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Vorwort und Ubersicht

Unsere Welt wird immeikomplexer — oder besser: Wir selbst machen sie in unse-
rem Automatisierungs- und Informationszeitalter immer schwieriger zu verstehen, indem
wir immer komplexere Systeme konstruieren und in unseren Lebensalltag integrieren.
"Komplexitat” ist zu einem Schlagwort gewor@n Manchmal sind Systeme aber gar
nicht so kompliziert, wie sie erscheinen. Das Vansinis [angt davon ab, wieviel Ord-
nung des Systems erkennbar ist.

Eines der Scliisselkonzepte zur Beherrschung der von ungariden Probleme ist
das Erkennen und Nutzen v@&truktur . Die beiden Hauptprobleme, mit dereiddung
sich die vorliegende Arbeit besaftigt, sind die formalisierte Beschreibung von tech-
nischen Systemen (Modellierung) und der anschlie3ende Nachweis der Korrektheit dieser
Beschreibung (Verifikation).

Die vorgeschlagenendsungsaritze beruhen jeweils auf der Idee "Strukturierung
schafft Ordnung”. Bei der Modellierung bedeutet dies, die das Problem relevan-
ten Strukturelemente eines Systems explizit in der Beschreibung atuiskadrund das
System-Modell somit verandlicher zu gestalten. Bei der Verifikation bedeutet es, die
im Modell vorhandene Struktuiif die Datenstrukturen und Algorithmen der vollauto-
matischen Analyse des Modells zu benutzen und somit eine effiziente Verifikation zu
ermoglichen.

Im ersten Kapitel wird die Arbeit thematisch eingeordnet. Wichtige Konzepte wer-
den eingdfihrt. Entsprechend der Verwendung in dieser Arbeit werden verschiedene
System-Arten vorgestellt, und es wird definiert, was unter Spezifikation und Verifikation
im Kontext formaler Methoden verstanden wird. Der Stand der Forschurimlez der
Ansatze fir die behandelten Hauptthemen wird referiert: Formalismen zur Modellierung,
Datenstrukturen zur Re@sentation des Zustandsraumes und Werkzeugimplementierun-
gen fr automatische Verifikation. Offene Probleme werden identifiziert und ihnen die
Losungsvorsclilge dieser Arbeit zugeordnet. Zuletzt wird der Schwerpunkt der Arbeit
fokussiert, benachbarte Themengebiete werden abgegrenzt.

Aufgrund der Probleme der existierenden Modellierungsformalismen definiert Kapi-
tel 2 einen erweiterten Formalismus zur strukturierten Modellieru@gttbus Timed
Automata. Zunmachst werden Timed Automata formal definiert. Diér&e des CTA-
Formalismus liegt in der Anwendung eink®dulkonzeptes was derersten Schritt zur

'Der Begriff der Komplexiat wird nicht nur in der Physik und Informatik, sondern neuerdings auch in
vollig neuen Gebieten angewendet: Donald E. Knuth hat z. B. einen Aufsatz zur Korapieit Liedern
geschrieber [Knu84].
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Bewaltigung grol3er Systeméarstellt. Damit wird ein Modellierungsformalismus ent-
wickelt, der die Vorteile der Timed Automata um diedilichkeit der Konstruktion hier-
archisch strukturierter Modellgif groRe Systeme erweitertiber die klassische Inter-
pretation der Timed Automata hinausgehend werden in dieser Arbeit weitere Semantiken
formal einheitlich dargestellt, um die darauf aufbauenden Konzepte zu fundieren. Ein we-
sentlicher Beitrag liegt in der Eifthrung einelganzzahligen Diskretisierungdes kon-
tinuierlichen Zustandsraumes der Timed Automatér die resultierende Semantik wird

die Aquivalenz zur klassischen, kontinuierlichen Semantik bewiesen. Diese Semantik ist
die Grundlageiir die effiziente Verifikation.

Kapitel 3 beschftigt sich mit dereffizienten Verifikation von CTA-Modellen. Alle
derzeit publizierten Arégze zur algorithmischen Analyse von auf Timed Automata ba-
sierenden Modellen scheitern bereits bei kleinen Modellen am enorm hohen Aufwand an
Speicher und Rechenzeitrfdie verwendeten Datenstrukturen und Algorithmen. Auf der
Grundlage der in Kapitel 2 eingd@firten ganzzahligen Diskretisierung wird die Daten-
strukturBinary Decision Diagram zur Repésentation genutzt, da sie dig tie Erreich-
barkeitsanalyse erforderlichen Operationen in effizienter Weise realisiert. Ein wesentli-
cher Beitrag dieses Kapitels ist ein spezielles Verfahren zum statischen Variablenordnen.
Alle bisherigen BDD-basierten Aatze zur Verifikation von Realzeit-Systemen lassen
diesen bei der BDD-Anwendung so wichtigen Aspekt auf3er acht. Die im CTA-Modell
vorhandene Struktur liefert aber gerade wichtige Informationen, die als Anhaltspunkte
zur Berechnung einer guten Variablenordnung dien@amkn. Ausgehend vom Konzept
des Kommunikationsgraphen wird eine obere Schrailkelie Speicherkomplexit der
Transitionsrelation angegeben und formal bewiesen. Diese Schranke wird in angepal3ter
Form als Schtzung fir den Speicherbedarf der Erreichbarkeitsmenge umformuliert und
fur einen heuristischen Algorithmus zur Berechnung einer guten Variablenordnung ein-
gesetzt. Dieseschatzungsbasierte Variablenordnenstellt eine wesentliche Neuerung
im Realzeit-Bereich dar, ist deweite Schritt zur Be&tigung grol3er Systemd3ei sehr
komplexen Modellen erreicht jedoch auch diese BDD-Rsentation ihre Grenzen. Um
dennoch die algorithmische Analyse von grol3en Systemen zagdohen, wurde eine
Verfeinerungsanalyse entwickelt. Diese Analyse dient dem Nachweis der Korrektheit von
Verfeinerungsschritten bzgl. der Sicherheitseigenschaften. Durch die Bereitstellung die-
ser zu@tzlichen Technik im Zusammenhang mit der Modulstruktur des Modells wird das
modulare Beweisenermoglicht, derdritte Schritt zur Bewltigung gro3er Systeméie
Effizienz der BDD-basierten Verifikatiorélngt von einer Anzahl von Parametern ab, die
im letzten Abschnitt des Kapitels aiisirlich diskutiert werden: Repsentation und Ord-
nung der Transitionsrelation, On-the-fly-Analyse, Behandlung von inaktiven Uhren und
die Wahl der Hash-Funktioruf die BDD-Operationen.

Fur die Modellierung von hybriden Systemen existiert eine den Timed Automata ver-
wandte Automatenklasse: die hybriden Automaten. Diese Automaten lassen sich pro-
blemlos in den im Kapitel 2 vorgeschlagenen CTA-Formalismus einbetten. Die Erwei-
terung des Formalismus um diese Automatenklasse wird in Kapitel 4 vorgestellt und am
Beispiel verdeutlicht. Mehrere Automatenklassen, die déciMigkeit nach zwischen
Timed Automata und hybriden Automaten liegen, werden vergleichend behandelt. Um
eine scharfe Grenze zu den Timed Automata zu ziehen, werden Berechenbarkeitsresulta-
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te angegeben.F den erweiterten Modellierungsformalismus wird ekoenpositionelle
Semantik eingefihrt. Die Semantik eines System-Modells kann auf der Basis der Se-
mantik seiner Bestandteile definiert werden. AbschlieBend werden die Grundliagka f
algorithmische Analyse hybrider Modellebetert.

Der zweite, praktische Teil der Arbeit wurde anwendungsorientiert und weniger for-
mal ausgdihrt. Um die Ergebnisse empirisch validieren und Fallstudien diahckh
zu kdnnen, wurde dagVerkzeug Rabbit entwickelt, welches die behandelten Konzep-
te implementiert. Diese Werkzeugimplementierung wird in Kapitel 5 beschrieben. Bei
der Entwicklung wurde folgendermaf3en vorgegangém:die Modellierungsnotation des
Werkzeugs (Eingabesprache) wurde eineasentationsunaliingige rechnerinterne Dar-
stellung definiert. Ebenso wurden alle Grundfunktionen des Analysewerkzeugs in der Ar-
chitektur eines Frameworks von der konkreten Rspntation unaldmgig implementiert.
Dieses Framework kann mit beliebigen Regentationen ausgéh werden. In der aktuel-
len Version sind eine BDD-Bibliothek nach Kapitel 3 und eine DDM-Bibliothek nach Ka-
pitel 4 integraler Bestandteil. Auf spezifische Besonderheiten derdReptationen wird
eingegangen. Nachdem die Eingabespraéind/iodell und Verifikationtiberblicksartig
erlautert wurde, werden empirische Ergebnisse vorgestellt. Zur Demonstration des Um-
gangs mit hybriden Modellen werden einige Beispiel-Systeme aus der Literatur modelliert
und verifiziert. Fr den Bereich der Realzeit-Systeme, dem Schwerpunkt dieser Arbeit,
werden die @inf meist-zitierten Benchmark-Modelle behandelt. Die CTA-Modelle werden
beschrieben undif jedes Beispiel erfolgt eine Gegdrerstellung mit den Performance-
Ergebnissen anderer bekannter Werkzeuge. Vom hier vorgestellten Werkzeug Rabbit wer-
den alle Analyseaufgaben mit bedeutend besserer Performance dulohgBfs auf ein
Beispiel werden alle Modelle mgolynomiellem Aufwand verifiziert, wohingegen die
bisherigen Werkzeuge mindestens exponentiellen Aufwanétlgem. Damit wird die
Effizienz des vorgestellten Werkzeugs deutlich.

Im Kapitel 5 wurden @ir den Nachweis der Effizienz lediglich mehr oder weniger
kiinstliche Benchmark-Modelle verwendet. Damit wird nachgewiesen, dafl3 Rabbit f
diese Beispiele effizienter als vergleichbare Werkzeuge ist. Der Bezug zur industriellen
Praxis soll in Kapite[ 6 durch di€allstudie einer realen, umfangreichen Verifikations-
aufgabe hergestellt werden: Ein formales Mod@tldie Fertigungsanlage des Lehrstuhls
Software-Systemtechnik wird konstruiert und verifiziert. Die reaktiven Komponenten der
Fertigungsanlage (ohne Zeit) allein weisen bereits den doppelten Umfang der KORSO-
Fallstudie auf[[LL95]. Nach einigen Ausfirungen zu den Dokumenten und Prozel3-
Phasen wird der Aufbau der Fertigungsanlage beschrieben. Wichtige Modellierungskon-
zepte werden verdeutlicht und einzelne Modell-Komponenten exemplarisch beschrieben.
Abschlie3end wird die Verifikation einiger Anforderungen durckibef, wobei auch auf
die Moglichkeit des modularen Beweisens eingegangen wird. Diese Fallstudiidpest
dafl} das im Rahmen dieser Arbeit entstandene Werkzeug Rabbit auctoBergn Mo-
dellen aus der Praxis effizient und erfolgreich umgehen kann.
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Kapitel 1

Thematische Einordnung

Eine Vision der Softwaretechniker ist es, eines Tages grol3e Softwaresysieoestru-
ierenzu kdnnen, dald Fehlerfreiheit in der gleichen Selbstémdiichkeit garantiert wer-

den kann, wie das bei anderen technischen Systemen tblitl ist. Die Motivation

dafur entspringt nicht in erster Linie solchen Programm-Fehlern, die den Benutzern der
Systeme in defdglichen Arbeit&stig werden, sondern die durch ihré®ing der Produk-
tionsabhufe erhebliche Séden in der Wirtschaft anrichten bzw. die durch Fehlverhalten
sogar Menschenleben géfrden([Lev95, LT93].

Die Konstruktion von eingebetteten Systemen, die sehr starke Realzeit-Anforderungen
zu erfillen haben, ist eine immer bedeutsamer werdende Aufgabe in den verschiedensten
Anwendungsbereichen, z. B. in der Medizin, in der Transporttechnik oder in der Produk-
tionsautomatisierung. Um eine fehlerfreie Konstruktion solcher Systeme zu erreichen,
mussen alternative Entwicklungsprozesse untersucht werden. Es geht darum, Fehler so
frih wie nbglich zu eliminieren oder gar nicht erst entstehen zu lassen. Formale Metho-
den bauen auf einer @zisen mathematischen Grundlage auf uilttén der Erwartung
nach zu einem Konstruktionsprozel3, dessen Produkte weniger Fehler haben. Dies ftritt
ein, weil die Eigenschaften der kritischen Systeme besser (dadlicher und genauer)
verstanden werden (vgl. [Rus94)).

Daruberhinaus werden diese sicherheitskritischen Systeme immer komplexer und die
Aufgabe, fehlerfreie Steuersoftware zu programmieren, immer schwieriger. Deshalb
besclaftigt sich diese Arbeit damit, einen geeigneten Modellierungsformalismus und effi-
ziente Verifikationsverfahren zu entwickeln. Dabei wird ein Anwendungsgebiet betrach-
tet, in welchem nach Verfahren zur Konstruktion zugéssiger Software zur Steuerung
von Produktionsanlagen gesucht wird (siehe z. B. Abbildung 1.1 aufatdrsten Seite).

Die vorliegende Arbeit entstand in einer Forschungsgruppe am Lehrstuhl Software-
technik, in einem Arbeitsumfeld also, wo es neben der Behandlung von theoretischen Fra-
gestellungen insbesondere um diesung praktischer Probleme geht. Deshalb werden die
hier vorgeschlagenen Konzepte auch in einer Werkzeugimplementierung validiert, die den
Verifikationsprozel3 in einer effizienten Weise untiéztn soll. Bei den Entwicklungsar-
beiten des Werkzeugs werden neben dem Ziel, bigliche Performance zu erreichen,
auch softwaretechnische Aspekteimksichtigt, die z. B. zu einer stabilen Entwicklungs-
basis mit flexibler Architektur des Werkzeugs an sighren. Durch die Betrachtungswei-
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2 KAPITEL 1. THEMATISCHE EINORDNUNG

Abbildung 1.1: Blick auf das vom Autofif Versuchszwecke und Studentenpraktika auf-
gebaute Fischer-Technik-Modell.

se der Softwaretechnik ist auch der Schritt motiviert, abschlie3end anhand einer Fallstudie
nachzuweisen, ob sowohl die Modellierungskonzepte als auch das Analysewerkzeug auf
grolRere Systeme anwendbar sind.

Als Herausforderungiir diesen Problembereich sei Bev Littlewood vom Zentrim f
Softwarezuvedssigkeit der London City University zitiert:

. if you want to build systems with ultrahigh reliability which provide very
complex functionality and you want a guarantee that they are going to work with this
very high reliability ...  youcantdoit!” (zitiert nach [BH95])

Zunachst wird eine Einordnung in das Fachgebiet der automatenbasierten Verifikation
von Realzeit-Systemen gegeben. Die wesentlichen Konzepte werdenigirig&Yeiter-
hin ist Ziel des Kapitels, den Stand der Wissenschaft im behandelten Fachgebiet darzule-
gen und die bsungsarize sowie Herausforderungen auf diesem Gebiet zu vermitteln.
Es geht um Modellierungsformalismen, Verifikationsverfahren und Datenstrukturen, be-
stehende Werkzeuge, hybride Atge und Fallstudien. Zuletzt werden die in der Arbeit
behandelten Probleme gegen andere Bereiche abgegrenzt.

1.1 Allgemeine Begriffe und Definitionen

Eine zentrale Aufgabe, die sich der Mensch immer wieder stellt, ist dasmifern der
realen Welt, in der er lebt. Da die reale Welt viel zu kompliziert ist, um sie verstehen zu
kdnnen, betrachtet er stélsile der realen Weltinter bestimmten, eingesé@mkten Sicht-
weisen. Durch Abstraktion entsteht aus dem realen System 'Welt’ ein Modell der Welt.
Um Mehrdeutigkeiten aus dem Weg zu gehen, werden im folgenden die erforderlichen
Grundbegriffe definiert und daraus abgeleitete Begriffe angegeben. Die Begriffsbildung
erfolgt in starker Anlehnung an Definitionen aus der Literatur [CGP99, Bal96b, Bal98g],
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jedoch wurden diese angepaldt, um ein konsistentes und auf den Fokus dieser Arbeit zuge-
schnittenes Begriffsgast festzulegen.

Ein Systemist eine Menge von Komponenten, die miteinander kommunizieren und
sich gegenseitig beeinflusseanken. Systemedknen mit ihrer Umgebung kom-
munizieren, das Systemverhalten kann voiwl$&n der Umgebung abhgen, so-

wie GrofRen der Umgebung é@ndern. Solche Systeme werdeiutg auchoffene
Systemegenannt. Bei einergeschlossenen Systefmandelt es sich um ein System,
das nicht mit der Umgebung kommuniziert.

Systemumgebung

System-

eingang Ruckkopplungen

System-
elemente

System-
ausgang

System-
eingang

Abbildung 1.2: Grundlegende Systembegriffe (nach [Pag91], S. 3).

In der System-Theorie wurde der Begriff des Systems ganz allgemein als "Menge
von Elementen, die in Wechselbeziehung stehen” ([VB69], S. 55) definiert. Ein aus den
Systemelemente8;, S,, S3, S» zusammengesetztes System wird in der Abbildung 1.2
veranschaulicht.

Eine SteuerungController, Steuerungssystem) ist ein in die Umgebung eingebettetes
offenes System. Der Zweck eines solchen Systems besteht gerade darin, entsprechend
der Uber beobachtete GRen (Systemeirdgnge) festgestellten Konfiguration der Umge-
bung auf die Umgebungber zu steuernde GRen (Systemauagge) einzuwirken. Es
ist also kein prinares Ziel dieser Systeme, @den zu berechnen oder Informationen zu
verwalten. Ist eine Eingangs<ifse von der Ausgangsifse abhAngig, wird von eineniRe-
gelungssystemgesprochen [8184]. Durch diese Rckkopplung wird die Regelgfie (die
zu regelnde Ist-Gif3e) sndig gemessen und an den Soll-Verlauf ai@dpent. Ein Steue-
rungssystem, welches als Bestandteil einé@Rgren Systems in dieses eingebaut und fest
verknipft ist, wird deshalb auch aingebettetes Systdrazeichnet.

Abstraktion ist der Vorgang des Zusammenfassens und Verassigiens von Infor-
mationen. Abstraktion verallgemeinert Aussagen und bildet Klassen von Begriffen.

Ein (System-Modell ist eine Beschreibung des Aufbaus und des Verhaltens eines Sy-
stems auf einer Abstraktionsebene, innerhalb der alle in Bezug auf den Modellzweck
relevanten Eigenschaften des Systemadiesichtigt, die nicht relevanten Eigenschaf-

ten jedoch vernachbksigt werden.
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Von Minski wurde der Begriff noch allgemeiner definiert [Min65]: "Ein Objekt A ist
ein Modell eines Objektes Hif einen Beobachter C, wenn der Beobachter A benutzen
kann, um Fragen, die ihiber B interessieren, zu beantworten.”

In dieser Arbeit wird unter Modell grundgzlich einformales Modellverstanden,
d. h. das Modell wird mittels mathematischer Formalismen definiert und Eigenschaften
des Modells Bnnen mit mathematischen Berechnungen ermittelt werden. Modellierung
ist der Prozel3, bei deniif ein bestimmtes System ein formales Modell entwickelt wird,
wobei ein Wechselspiel von Abstrahieren und Definieren stattfindet.

Bei der Entwicklung von Steuerungen wird ZAamst ein Modell der Steuerung ent-
wickelt. Je nachdem, in welcher Weise die zu betrachtendéf€srvon der Zeit aldmgig
sind, wird zwischen reaktiven Systemen, Realzeit-Systemen und hybriden Systemen un-
terschieden. Diese Begriffe deuten auf die Verwendung von Modellen verschiedener Ab-
straktionsstufen bzgl. der zeitlichen, kontinuierlicher®ean.

Hybride Automaten

Hybride Systeme

Realzeit-Automaten

Realzeit-Systeme

Finite Automaten

Reaktive Systeme

Legende:
# Spezialisierung des Formalismus

Abbildung 1.3: Hierarchie von Systemen mit unterschiedlicheriBleichtigung zeit-
abhangiger Golien.

Bei einemreaktiven Systerkommt es auf die logisch richtigen Reaktionen auf Ereig-
nisse aus der Umwelt in der richtigen Reihenfolge an; es werden qualitative Zeitaspekte
betrachtet. Ein reaktives System terminiert nicht, sondern reagiedigtauf seine Um-
gebung. Ddiber hinaus geirt bei einemRealzeit-Systemer richtige Zeitpunkt der Re-
aktion zur Korrektheit des Systems; es werden quantitative Aspekte betrachtet. Werden
bei einem System aul3er der Zeit noch weitere kontinuierliclid3@r betrachtet, deren
Ableitung nach der Zeit Werte ungleich eins annehmen darf, so wird von digbriden
Systengesprochen. Der Begriff 'hybrides System’ wird hier nicht in seiner allgemeinen
Bedeutung (also als System, in dem zwei unterschiedliche Konzepte vereint werden) ver-
wendet; hier ist vielmehr konkret die Modellierung einerseits von Zeiten und andererseits
von Gio3en, deren Ableitung nach der Zeit nicht konstant eins ist, gemeint.
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Nach Manna und Pnueli bilden reaktive Systeme, Realzeit-Systeme und hybride
Systeme eine Hierarchie von Verfeinerungen [MP93], wie in Abbildunp 1.3 auf der vor-
herigen Seite dargestellt. Die Einordnung eines Systems in eine dieser Klassen ist nicht
vom System selbst aBhgig, sondern von den betrachteten Aspekten bei der Modellie-
rung (Abstraktion). Demnach ist ein Realzeit-System bzgl. seines Verhaltens ein speziel-
les reaktives System mit sich zeitlich @@dernden Gif3en; ein hybrides System ist ein
Realzeit-System, bei dem weitere kontinuierlichéf&n modelliert werdendkanen, de-
ren Ableitung nach der Zeit verschieden von eins sein kann. Eine System-Art wird um
so spezieller, je mehr Aspekte des Verhaltens des Systems eiriggolerden; zur Be-
schreibung eines Systems mit komplexeren Bedingungen ist jedoch ein ausdnkeksst
Formalismus notwendig. Mit dem dahtigsten Formalismus in der Hierarchie, dem hy-
briden Automaten, &nen Systeme jeder der drei Arten beschrieben werden. Die finiten
Automaten hingegendanen nur reaktive Systeme ohne zeitliche Aspekte beschreiben.

In Bezug auf eine Fertigungsanlage wie die von Abbilding 1.1 auf Skitenfdn
demnach bei der Modellierung mit finiten Automaten die Aspekte des reaktiven Verhal-
tens wie Systemzusbde und Reaktionen auf Ereignisse beschrieben werden. Realzeit-
Aspekte, z. B. Zeitbegrenzungeirdie Bearbeitung oder Reaktionszeitetnken mittels
Realzeit-Automaten modelliert werden. Wird die Anlage schlief3lich als hybrides System
aufgefal3t, knnen mittels hybrider Automaten auchdBen wie Geschwindigkeit oder
Temperatur modelliert werden. Werden die Eigenschaften eines Systems betrachtet, so
kann einem reaktiven System z. B. die Eigenschaft "Ereigrigt nach Ereignig auf”,
einem Realzeit-System die Eigenschafittitt nach Erreichen der Zeitauf” und einem
hybriden System die Eigenschaiittritt nach Erreichen der Temperatiiauf” zugeordnet
werden.

In der Literatur wird der Begriff 'Spezifikation’ teilweiself jegliche System-
Beschreibungen verwendet, die den Anspruch an Exaktheit haben. Hier soll zwischen
einer noglichst abstrakten Beschreibung des Systems und den Beschreibung auf unter-
schiedlichen Abstraktionsebenen, von der abstrakten bis hin zu bereits implementierungs-
nahen Beschreibungen, unterschieden werden. Zweitere sind die Modedestere wird
der Begriff 'Spezifikation’ verwendet.

Die Spezifikationist eine exakte Beschreibung der (nachzuweisenden) Eigenschaften
eines Systems. Die Spezifikation bezieht sich dabei auf das (formale) Modell.

Eineformale Spezifikatioberuht auf einem Formalismus, d. h. die Beschreibung be-
sitzt eine mathematischgise Semantik. Die Spezifikation beschreibt also Eigenschaften
des Modells, nicht unbedingt des Systems (obwohl diedrhett das Ziel ist). Sie kann
verschiedenartige Eigenschaften des Modells beschreiben; in dieser Arbeit wird der Nach-
weis von Sicherheitseigenschaften mit einer elementaren Verifikationsmethode betrachtet,
der Erreichbarkeitsanalyse.

Bei derformalen Verifikation wird Uberpiift (analysiert, bewiesen), ob das Modell
die in der formalen Spezifikation fixierten Eigenschaften hat (Korrektheitsbeweis);
falls ja, dann gilt das Modell algorrekt bzgl. der Spezifikation.



6 KAPITEL 1. THEMATISCHE EINORDNUNG

Im Gegensatz zur Verifikation werden bei der Validierung die von der Anforderungs-
analyse (Requirements Engineering) festgelegten Anforderungen (Needs) und Annahmen
Uberpiift. Demnach ist die Verifikation lediglich eine Implikatiﬂm'rm folgenden Sinne:

Falls alle Annahmen éiiflt sind und falls das System eine Implementierung des Modells
ist, dann wird das System der Spezifikation entsprechend korrekt arbeiten.

Fur zustandsbasierte Formalismen wird die Spezifikatiéuofig als (temporal-)
logische Formel aufgefal3t. Wenn das entwickelte System-Modell ein Modell dieser For-
mel (im logischen Sinne) ist, dann @lit das System-Modell die Spezifikation. Das Ver-
fahren zutUberpiifung dieser Eigenschaft WirModeI-Checkir@genannt und istin den
letzten 10 Jahren popard geworden, u. a. deshalb, weil es ein vollautomatisches Verfahren
zur Analyse des Gesamt-Verhaltens des Modells ist.

Eigens zum Zweck der Beschreibung von Eigenschaften reaktiver Systeme wur-
den spezielle modale Logiken entwickelt: die Linear Temporal Logic (LTL) von
Pnueli [Pnu77] und deren Weiterentwicklungen, z. B. die Computation Tree Logic (CTL)
von Clarke und Emerson [CE81], sowie zeitbasierte Versignen [Koy92, ACD93] (zur Be-
grindung siehe auch [Lam83b]).

Eine formale Methode entsteht, wenn verschiedene Phasen des Produkt-
Entwicklungsprozesses durch die Anwendung von formalen Spezifikations- und
Verifikationstechniken unteristzt werden. Verifikation ist nicht notwendigerweise
Bestandteil der formalen Methode (Modelle oder deren Eigenschaften formal zu notieren,
kann bereits stark zum Ve#stdnis des Systems und somit zur Fehlervermeidung
beitragen), aber die in einem Entwicklungsprozel3 eingebettete formale Methode ist
Voraussetzung Ur den sinnvollen Einsatz von formaler Verifikation in der Praxis.
Die Software-Techniker inschen sich die Unteigzung aller Phasen bis hin zur
automatischen Generierung von ausbarem Code.

1.2 Bestehende Ardtze, Probleme, Herausforderungen

Dieser Abschnittifihrt in das Gebiet der Verifikation von formalen Modellén Realzeit-
Systeme ein. & diese Arbeit besonders interessant sind diejenigeratzas die eine
werkzeuguntersitzte Bearbeitung der Verifikationsaufgabe égiichen. Der Nachweis
bestimmter Eigenschaften zustandsbasierter Modelle durch vollautomatische Verfahren
(z. B. Erreichbarkeitsanalyse oder Model-Checking) steht im Vordergrund.

Die folgenden Abschnitte behandeln die folgenden Fragestellungen: Wedlotiel-
lierungsformalismerstehen in diesem Kontext zur Vagung und welche Riglichkeiten
bieten sie zur Entwicklung von Modellen? Wié&nnen diese Modellgerifiziert wer-
den, welche Angtze bestehen zur algorithmischen Analyse sowie zur@eptation in
Datenstrukturen und welche Probleme bestehen dabei? In welcher Weise wird die Ve-

In den Urspiingen der Logik wurde die Implikationsregel auch "Phantasieregel’genannt, was die Be-
deutung in gewisser Weise expliziter macht.

20bwonhl im allgemeinen versucht wird, deutsche Bezeichnungen zu verwenden, wird bei einigen Begrif-
fen, die einen Eigennamen darstellen oder deren deutsche Bezeichnung nicht verbreitet ist, eine Ausnahme
gemacht: z. B. Model-Checking, Binary Decision Diagrams, Timed Automata, Update-System.
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rifikation von zustandsbasierten Realzeit-Modellen Wearkzeugerunterstitzt, worin
unterscheiden sich die verschiedenen Implementierungeirhét die Anatze fir die
Realzeit-Systeme auch awjbride Systemigbertragen werden, welche Modellierungsfor-
malismen, Verifikationsstrategien und Werkzeuge sind in diesem Bereich vorhanden? Wie
konnen die theoretischen Konzepte und praktischen Implementierungen bewertet werden,
welche Benchmark-Beispiele existieren zum Vergleich verschiedener Werkzeuge, wurden
die Ansatze mit groR3eifrallstudienvalidiert?

Bei der Einordnung und Diskussion dieser Fragen werden Arbeiten referiert, die auf
die vorliegende Arbeit inspirierend gewirkt haben und auf deren Ergebnisse aufgebaut
wird. Es wird der Kontext dieser Arbeit verdeutlichtiirieden der angesprochenen The-
menbereiche werden offeReoblemedefiniert sowid~orderungerkonkretisiert. Ein Aus-
blick auf die Inhalte der vorliegenden Arbeit wird durch die Formulierung entsprechen-
der eigeneldsungsvorsclilge gegeben, auf die dann jeweils in einem eigenen Kapitel
ausfihrlich eingegangen wird.

1.2.1 Modellierungsformalismen

In gewdbhnlichen Programmiersprachen wie z. B. Pascal ist im allgemeinen die totale Kor-
rektheit nicht nachweisbar (da im allgemeinen nicht einmal die Terminierung eines Pro-
grammes beweisbar ist) [Tur37, HA72]. In einem ggend nachtigen formalen System
sind nicht alle Eigenschaften (wahre Aussagber das System) beweisbard@31]. Da-

her wird die Machtigkeit der Formalismen, die zur Modellierung von Systemen bzw. zur
Formulierung von Eigenschaften eingesetzt werden, soweit eingesgthbis der Nach-
weis einerseitsiberhaupt raglich und andererseits algorithmisch in eingigiichst effi-
zienten Weise durchihrbar ist.

Die endlichen Zustandsautomatenwverden bereits seit einigen Jahrzehnten von In-
genieuren zur Modellierung verwendet. Grundidast nicht nur die formale Fundie-
rung, sondern auch, dal3 Zastle und Zustandbergainge zusammen mit ihrer visu-
ellen Darstellung als Graph ein fdaiches und intuitives Beschreibungsmittel bilden.
Vor rund 50 Jahren wurde mit der Untersuchung der Grundlagen der Automatentheo-
rie begonnen[[MP43, Kle56]. iF die unterschiedlichsten Zwecke wurden viele Vari-
anten (z. B. Mealy-Automaten [Mea55], Moore-Automaten [Moo56], kommunizierende
Automaten, Statecharts [Har87]) und verwandte Formalismen (z. B. Petrinetzel [Pet62],
Ereignis-Diagramme) geschaffen.

All diesen Angtzen ist eine zustandsbasierte Semantik (meist als Transitionssystem)
gemeinsam. Solange eine endliche Semantik existiert, kann die Verifikation durch voll-
automatische Beweiswerkzeuge untiétzt werden. Er eine grof3e Klasse von Model-
len aus dem Bereich der reaktiven Systeme ist ein effizientes Model-Checking durch die
Verwendung von Binary Decision Diagrams (BDDspgtich [BCM™92]. Traditionelle
Techniken des Model-Checking untérzten aber nicht die explizite Modellierung von
Zeit. Deshalb sind dieseif die Analyse von Realzeit-Systemen unzureichend, da deren
Korrektheit davon abdngt, ob bestimmte Ereignisse zur richtigen Zeit auftreten. Durch
die Hinzunahme von kontinuierlicher Zeit wird die fidiche Semantik unendlich. Soll
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eine algorithmische Analyse etiglicht werden, mul} eingquivalente endliche Semantik
konstruiert werden.

Um neben reaktiven Systemen auch Realzeit-Systeme modellieren und verifizie-
ren zu kKnnen, wurden verschiedene Formalismen um Konzepte wie [Yioret Uh-
rerf] erweitert. Der am weitesten verbreitete Ansatz, zeitliche Béskungen in ein
ProzeBmodell zu integrieren, besteht darin, den Transitionen untere und obere Zeit-
schranken zuzuordnen. Beispiele itagind zeitbehaftete Petri-Netze [Ram74, MF76,
BD91, (Pop9l, PZH97], Prozel3-Algebren wie Timed Communicating Sequential Pro-
cesses (Timed CSP) [RR88] oder den Temporal Calculus of Communicating Proces-
ses nach Moller und Tofts [MT90], Timed Transition Systems [Gst90, HMP94], Timed
I/O-Automata [LA90] und Modecharts [JM87]. Die vorliegende Arbeit basiert auf dem
von Alur und Dill eingefihrten Konzept deTimed Automata [AD90], welches auf ei-
nem von Dill bereits fither vorgeschlagenen Formalismus beruht [Dil90]. Dabei werden
Buichi- bzw. Muller-Automaten [Bc60, Tho90] um eine endliche Menge von Uhren (Va-
riablen, die ihren Wert mit dem Fortschreiten der Zeit kontinuierfiodern) und um Zu-
standsibergange mit Wachtern (logische Rdikatetiber diese Uhren) erweitert. Die Ak-
zeptanzbedingung dieser Automaten erzwingt den Fortschritt bzw. die Unendlichkeit der
zeitbehafteten \Wirter (Timed Word, Timed Language). Mehrere parallel laufende Auto-
maten lkbnnen mittels Synchronisation nach dem Konzept der Communicating Sequential
Processes (CSP) von Hoare kommunizieren [Hoa85]. Diese Automaten wurden sowohl
auf der Ebene der formalen Sprachen [AD94], als auch auf der Ebene der algorithmischen
Analyse giindlich untersucht [ACD93, HNSY94]. Um eine intuitive Notation zu erhalten,
wurde in sg@teren Definitionen der Timed Automata die Akzeptanzbedingung durch eine
Invariante (logisches Rdikatuiber die Uhren) ersetzt [Alu99].

Es folgt eine nicht-formale Beschreibung dieser Automatenklasse, um vorab einen
Eindruck von den Timed Automata zu vermitteln. Ein Timed Automaton besteht wie
ein finiter Automat aus einer endlichen Menge von Ansien mit einer Teilmenge von
Initialzustinden und einer Menge von Zustaildsrgangen. Jeder Zustandsergang ist
mit einer Synchronisationsmarke (aus einer endlichen Menge) markiertib®&inaus
enthalt der Timed Automaton eine endliche Menge von Uhre@hvénd sich der Automat
in einem Zustand befindet, vergeht Zeit und die Werte der Uanglern sich dementspre-
chend. Ein Zustanddbergang verbraucht keine Zeit. Jedem Zustand ist eine Invariante
(ein logisches Rdikatuber die Uhrenbelegung) zugeordnet, digilrEein muf3, solange
der Automat in dem Zustand bleibt. Wird die Invariante falsch, so mul3 der Automat den
Zustand sofort verlassen. Jedem Zustébdsgang ist ein \Blchter (ein logisches Bdikat
Uber die Uhrenbelegung) zugeordnet, detiérsein muf3, um den Zustanitsergang zu
ermbglichen, und eine Menge voiickzusetzenden Uhren. Damit ist der Wert jeder Uhr
durch die seit ihrem letzteniRksetzen vergangene Zeit bestimmt. Die Konfiguration
(Situation) eines solchen Automaten ist bestimmt durch den Zustand und durch die Uh-
renbelegung. Eine formale Definition der Timed Automata folgt in Kaptel 2.

3Bei einem Timer wird die Zeit von einem bestimmten Wert ausgehéokiwarts bis auf den Wert 0
gezhlt, und nach Ablauf der festgelegten Zeitspanne wird ein Signal gegeben.

“Bei einer Uhr wird die Zeit vom Wert 0 ausgehend varts geahlt und abgefragt, wieviel Zeit seit
dem letzten Rcksetzen vergangen ist.
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Bei der Modellierung mit Timed Automata besteht das Problem, dal3 die bestehenden
Ansatze nicht @ir die Anwendung auf @f3ere, reale Systeme konzipiert worden sind. Die
praktische Anwendung in gReren Projekten erfordert die Integration von Aspekten aus
der Softwaretechnik, d. h. Eigenschaften der Modelle wie Flexdbilihd Versandlichkeit.

In anderen Bereichen wurden diese Probleme durch dagl&eri von Modulkonzepten,
hierarchischer Strukturierung und der Benutzung von Abstraktionsschichtest g&dr72,
PCW84].

Fur einige Modellierungsnotationen, denen ein anderer Basisformalismus als Timed
Automata zugrunde liegen, existieren bereits #me zur hierarchischen Modellierung
(z. B. Statecharts [Har87], SDL_[BH89], Reactive Modules [AH96]). Teilweise wurden
auch Konzepteilr die Realzeit-Modellierung integriert. Inzwischen ist die erfolgreiche
Modellierungsnotation Statecharts Bestandteil der Unified Modelling Language (UML).
Der Formalismus bécksichtigt jedoch die kontinuierlichen &ben nicht in dem Ma-

Be wie z. B. Timed Automata, da die semantische Basis auf einer synchronen, zentra-
len Zeittakt-Steuerung beruht [Har87]. Bereits im Modell sind durch diesen synchronen
Zeittakt nur diskrete Schritte denkbar. Es existiert keine kontinuierliche Semantik. Al-
le zu einem Zeitpunkt glichen diskreten Transitionen werden synchron (gemeinsam)
geschaltet. Um die Semantikiif diesen Formalismus gab es lange Zeit Diskussionen;

u. a. wurde eine Semantik durch die Werkzeugimplementierung festgelegt [HN96].

Problem 1 In Experimenten zur Modellierung eingebetteter Realzeit-Systeme mit beste-
henden, auf Timed Automata basierenden Notationen wurde das folgende Hauptproblem
identifiziert: Die Modellierung von @if3eren Systemen ist nur schweigtich, da ein Mo-

dell aus einer Menge von miteinander kommunizierenden Automaten besteht. D. h. bereits
bei kleinen Beispiel-Modellen geht die dem Systeraranite Struktur verloren und das
Modell wird uriibersichtlich und schwer zu verstehen. Das Modell kann nicht modular
gegliedert werden, da die bestehenden&ines keine Strukturierung vorsehen.

Forderung 1 Die automatenbasierte Modellierungdfterer Realzeit-Systeme muf3 prak-
tisch mdglich sein. In der Softwaretechnik béfrte Konzepte der Strukturierungissen

auch hier integriert werden. Einerseits muf3 die dem System innewohnende Struktur im
Modell ausgedickt werden &nnen. Andererseits muld eine klare Modellgliederung er-
reicht werden, die den Modellierungsprozel3 durcinére Versindlichkeit des Modells
unterstitzt.

Losung 1 Auf Timed Automata basierende Notationen sind durch ihre klar definierten
semantischen Grundlagen sehr gut flie Modellierung von Realzeit-Systemen geeig-
net. Es wird ein diesen Formalismus erweiterndes Modulkonzept vorgestellt, mit dem ver-
schiedené\bstraktionsebenendefiniert und der Aufbau vaBnthaltenseinshierarchien
ermoglicht wird.

Aufgrund der modularen Struktur der Modellérinen ganze Systemteile durch ande-
re ersetzt werden, da das Verhalten einer Komponente gekapselt ist und der Zugriff nur
uber eine klar definierte Schnittstelle erfolgen kann. Das Vorgehersdmittweisen
Verfeinerung kann bei der Modell-Entwicklung eingesetzt werden. Grobe und verfeinerte
Versionen des Modell$knen nebeneinander existieren und verifiziert werden.
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DieseUberlegungenifhren zu einer neuen, modularen Notatiéindie Modellierung
von Realzeit-Systemen: Cottbus Timed Automata (CTA). In Kapjtel 2 wird die Definition
dieser neuen Notation angegeben und es werden verschiedene Semantiken vorgestellt.

1.2.2 \erifikationsverfahren und Reprasentationen

In diesem Abschnitt werden zaohst verschiedene Vorgehensweisen bei der Ve-
rifikation von Realzeit-Modellen diskutiert und anschlieend einige mit der Re-
prasentationsdatenstruktur verbundene Probleiest. Grundatzlich wird bei der Ve-
rifikation nach der Art der Formulierung der Spezifikation unterschieden zwischen Spezi-
fikation mittels Erreichbarkeitsanweisungen und Spezifikation mittels Modell.

Spezifikation mittels Erreichbarkeitsanweisungen Bei dieser Vorgehensweise wer-
den Berechnungsschrittérfdie Verifikation in einer sequentiellen Anweisungssprache
formuliert. Durch die Anweisungen werden die geforderten Eigenschalterpiift. Ty-
pischerweise wird eine Menge von Konfigurationen definiert, die im Modell nicht erreicht
werden dirfen, die Fehlermenge. Nachdem ausgehend von der Menge der Initialkonfigu-
rationen die Menge aller erreichbaren Konfigurationen berechnet worden ist, kaiift gepr
werden, ob der Durchschnitt dieser Erreichbarkeitsmenge mit der Fehlermenge leer ist.
Am Ergebnis kann das Analyseresultat abgelesen werden.

Der Invariantentesist eine abgewandelte Form der Erreichbarkeitsanalyse: Statt zu
spezifizieren, welche Konfigurationercht erreichtwerden dirfen, wird eine Obermenge
von Konfigurationen definiert, die im Modeadirreichtwerden dirfen (alle Konfiguratio-
nen, die eine Invariante érffen). Von den Erreichbarkeitsalgorithmen wiiderpiift, ob
nur solche Konfigurationen erreichbar sind, die durch die Invariante spezifiziert wurden.

Spezifikation mittels Modell. Im folgenden werden die wichtigsten Anwendungen
der Methode "Spezifikation mittels Modell” behandelt. Bei der Verifikation werden die
Eigenschaften nicht durch reine Analyseanweisungen beschriebermbanafift, sondern
es erfolgt ein Wechselspiel zwischen Erreichbarkeitsanalysaizichien Modellen und
Verfeinerungsanalyse. Es werden vier Varianten unterschieden: Verifikation mittels Beob-
achtungsmodell und Erreichbarkeitsanalyse, Verifikation mittels Eigenschaftsmodell und
Verfeinerungsanalyse, modulares Beweisen, und eigenschaftserhaltende Transformation.
Diese Strategien sind verwandt und unterscheiden sich nur in dem Zweck und dem Vorge-
hen bei der Analyse des Modells.

Verifikation mittels Beobachtungsmodell und ErreichbarkeitsanaMs¢els Erreich-
barkeitsanweisungen kann im allgemeinen nur die Erreichbarkeit bzw. Nichterreichbarkeit
von Zustinderilberpiift werden. Sicherheitseigenschaften, die nicht direkt durch Erreich-
barkeitsanweisungen nachweisbar sirihrken durch die Modellierung der Eigenschaften
als "Beobachtungsmodell” spezifiziert werden. Ein Beobachtungsmodell ist ein Modell,
welches das Verhalten seiner Umgebung beobachtet, aber nicht beeinfluf3t.

Bei einem Beobachtungsmodell wird davon ausgegangen, dal3 ein abgeschlossenes
System von aul3en "beobachtet” wird. Es werden dielen Beobachtungszweck interes-
santen synchronisierten Schritte und Zeit-Schritte des beobachteten Modells registriert und
der innere Zustand des Beobachtungsautomaten entsprecligi@ge Tritt das durch die
Analyse gesuchte Verhalten auf, wird in einen speziellen Fehlerzustand gewechselt. Zur
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Verifikation der durch den Beobachtungsautomaten modellierten Eigenschaft wird durch
die Erreichbarkeitsanalyse lediglictverpiift, ob einer der Fehlerzuside des Beobach-
tungsmodells erreichbar ist.

Beim LTL-Model-Checking wird @r die zu verifizierende Formel ein Automat er-
zeugt undiberpiift, ob die vom Produktautomaten des Modell-Automaten und des (ne-
gierten) Formel-Automaten erzeugte Sprache leer ist. Ein Beobachtungsautomat kann
einemahnlichen Zweck dienen wie der Automdir fdie LTL-Formel beim LTL-Model-
Checking.

Verifikation mittels Eigenschaftsmodell und Verfeinerungsanabise. Alternative zu
dem o. g. Vorgehen bildet die Strategie der Verifikation durch Verwendung von abstrak-
ten Modellen und der Verfeinerungsanalyse. Dabei werden die nachzuweisenden Sicher-
heitseigenschaften in einem Modell mit den gleichen Schnittstellenelementen modelliert,
wobei das Modell eine Abstraktion des urgpglichen Modells darstellt.

Bei der Verfeinerungsanalyse steht ein abstrakteres Modell einem verfeinerten Modell
gegeriiber, wobei das zweite ein spezielleres Verhalten als das abstrakte Modell haben soll.
Es wirduberpiift, ob das abstrakte Modellf jeden Schritt des verfeinerten Modells einen
entsprechenden Schritt (mit der gleichen Synchronisationsmarke oder mit dem gleichen
Zeitschritt) audfihren kann. Mit anderen Worten: es wird géipr ob das abstraktere
Modell das verfeinerte Modell simulieren kann.

Der wesentliche Unterschied zwischen den letzten beide@taes besteht also im
verwendeten Analysealgorithmus. Das Beobachtungsmodell wird zur Spezifikation von
Eigenschaften verwendet, die das Modellilein soll. Nun wird per Erreichbarkeitsana-
lyse ein System verifiziert, welches aus dem uisgtichen und dem Beobachtungsmodell
besteht. Beim Eigenschaftsmodell hingegen werden die nachzuweisenden Sicherheitsei-
genschaften in Form einer abstrakteren Version des Modells modelliert, wobei es in diesem
Modell nur um das Festlegen der Eigenschaften geht, d. h. es wird so wenigigiieim
vom Systemverhalten modelliert. Die Verifikation erfolgt nun per Verfeinerungsanalyse,
die sicherstellt, dal’ das konkrete Gesamtmodell des Systems eine speziellere Version des
Eigenschaftsmodells ist. D. h. es darf im konkreten Systemmodell mehtVerhalten
als im Eigenschaftsmodell@glich sein.

Modulares BeweiserDieses Verfahren verwendet sowohl die Erreichbarkeitsanalyse
als auch die Verfeinerungsanalyse. Ausgangspunkt ist meist, dal’ sich das fertige Sy-
stemmodell aufgrund seiner Komplexitnicht mehr vollautomatisch analysieréft. Es
wird nach einer abstrakteren Version des Gesamtmodells gesucht, welches sich analysie-
ren lakt. Dabei sind im Modell einige Details des konkreten Modells ausgeblendet. Einige
Komponenten-Module sind durch abstraktere Versionen derselben ausgetauscht worden.

Ist die Erreichbarkeitsanalyse dieses abstrakteren Modells erfolgreich, so wird im
zweiten Schritt @ir jedes ausgetauschte Komponenten-Modul nachgewiesen, daf das im
konkreten Systemmodell enthaltene Modul eine Verfeinerung des in der Erreichbarkeits-
analyse benutzten, abstrakteren Moduls ist.

Im Gegensatz zum Eigenschaftsmodell handelt es sich bei den abstrakten Modellen
in dieser Technik um Modelle vofeilendes Systems. Dieses abstraktere Modell spielt
in der Verfeinerungsanalyse eine etwas andere Rolle: Das abstraktere Modell wird nicht
als Hilfskonstrukt zurmJberptifen von Sicherheitseigenschaften @mssamtsystenen-



12 KAPITEL 1. THEMATISCHE EINORDNUNG

gesehen, sondern als abstraktere Version diegsdes eigentlichen Modells, welches die
interessanten Sicherheitseigenschaften@nttie bei der Verfeinerung erhalten bleiben
mussen.

Eigenschaftserhaltende Transformatigkuch bei dieser Technik werden Erreichbar-
keitsanalyse und Verfeinerungsanalyse verwendet, es existieren abstrakte und konkrete
Modelle (von Teilen des Systems). Der Anwendungszweck besteht im Nachweis einer
eigenschaftserhaltenden Modelltransformation (speziell: Verfeinerung). Es wird mit ei-
nem sehr abstrakten Modell begonnen undazninst die Korrektheit dieses Modells per
Erreichbarkeitsanalyse nachgewiesen. Der Kern dieser Strategie ist, dal3 das Modell nach
jedem Verfeinerungsschritt korrekt sein soll. Es wird jeder Schritt der fortlaufenden Mo-
dellentwicklung auf Erhalt der Sicherheitseigenschafteriiberpiift. DieseUberpiifung
erfolgt mittels Verfeinerungsanalyse, wobei jeweils eine neue Verfeinerung einer Kompo-
nente gegen die bisher im Modell befindliche Beschreibung dieser Komponentdtgepr
wird. Die Sicherheitseigenschaften des entstehenden Gesamtmodells selbst brauchen am
Ende nicht mehr mittels Erreichbarkeitsanalyse nachgewiesen werden.

Reprasentation der Modelle. Fur die Erreichbarkeits- und Verfeinerungsanalyse ist
eine geeignete Datenstruktur zur Ragentation von Transitionssystem und Erreichbar-
keitsmenge auszuihlen, die die baitigten Operationen der algorithmischen Analyse
(z. B. Nachfolgerberechnung) in einebglichst effizienten Weise unteistt.

Da eine Konfiguration eines Timed Automaton einerseits aus einer diskreten Kom-
ponente (dem diskreten Zustand des Automaten) und einer kontinuierlichen Komponente
(der reellwertigen Belegung aller Uhren) besteht, sind die folgenden zwei Probleme zu
losen:

1. Die Semantik eines auf Timed Automata basierenden Modells beruht auf dem Pro-
duktautomaten aller im Modell enthaltenen Timed Automata. Dalirhat die
Anzahl der potentiell zu repsentierenden diskreten Zastle exponentiell mit der
Anzahl der im Modell enthaltenen Automaten.

2. Der Wertebereich einer jeden Uhr ist die Menge der reellen Zahlen. Dadurch ist der
zu repasentierende kontinuierliche Zustandsraumaminst unendlich grof3. Durch
die Technik der symbolischen Régentation riassen unendlich grof3e Mengen in
geeigneten endlichen Datenstrukturen dargestellt werden.

Eine zustzliche Schwierigkeit besteht darin, daf} die Zustaidse nicht voneinan-
der unabBAngig sind. In den meisten Modelle@rgen die Zuginde der Automaten von
den Uhrenbelegungen ab und umgekehrt. Dadurch ist es nicht ohne weitiggbshm
in effizienter Weise die diskreten Zastde z. B. durch Binary Decision Diagrams zu re-
prasentieren und die kontinuierlichen Teile des Zustandsraumes durch eine Matrix-basierte
Datenstruktur. Hinzu kommt, dafd zur Darstellung diskreter Zustandse vorteilhafte
Datenstrukturenifr die Repésentation von kontinuierlichen Zustar@smen nicht unbe-
dingt vorteilhaft sind.

Ein Ansatz, den unendlichen kontinuierlichen Zustandsraum in einer endlichen Da-
tenstruktur zu re@sentieren, besteht im Konzept deésgionenautomaten Jede Region
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repiasentiert hier eindquivalenzklasse von Konfigurationen. Zu jedem Timed Automa-
ton existiert ein solcher Regionenautomat mit endlich vielen Regionen [AD90, ACD90].
Als Datenstruktur zum Speichern der Regionen werden spezielle Matrizen vorgeschla-
gen [Dil9Q], die je eine konvexe Menge von Konfigurationen &spntierenDifference
Bound Matrices (DBM). In den bekannten und weitverbreiteten Werkzeugen zur Veri-
fikation von Timed Automata (Uppaal [BL196] und Kronos[[DOTY96]) wird der An-

satz verfolgt, die diskreten Zuside explizit aufzuazhlen und Mengen von Uhrenbelegun-
gen durch Matrix-basierte Datenstrukturen zu speichern. Die Verwendung von Difference
Bound Matrices ist aber ineffizient bei der Darstellung nicht-konvexer Mengen von Uh-
renbelegungen und bei einer grofl3en Anzahl diskretefahdst

Die DatenstruktuBinary Decision Diagram (BDD) ist zur Repasentation eines dis-
kreten Zustandsraumes gut geeignet und in letzter Zeit pogelvorden [BCM92]. Ein
rein BDD-basierter Ansatz, der auf einer Diskretisierung des kontinuierlichen Zustands-
raumes beruht, wurde von Asarin, Bozga et al. mit der Datenstrbktorerical Decision
Diagram (NDD) verfolgt JABK™97,[BMPY97]. Diese Datenstruktur wurde auch in einer
Werkzeugimplementierung realisierfibrte jedoch nicht zum erimschten Erfolg.

Eine Kombination von DBMs und BDDs wurde erstmals von Wong-Toi vorgeschla-
gen [WT94]. Dabei werden Mengen diskreter Zuste durch BDDs repsentiert und
Mengen von Uhrenbelegungen durch DBMs. In der Arbeit von Balarin werden DBMs
binar kodiert und BDDs zur Darstellung der Konfigurationsmengen genutzt [Bal96a]. Ei-
ne weitere Datenstruktuilf die Repasentation stellen di€lock Difference Diagrams
(CDD) dar [LPWY99]. Durch ein CDD &nnen erstmals nicht nur konvexe Mengen von
Uhrenbelegungen, sondern auch nicht-konvexe Vereinigungen von Mengen von Uhrenbe-
legungen regasentiert werden. Ein Vergleich von Behrmann, Larsen et al. weist nach,
dafi3 bei der Anwendung von CDDs der Speicherbedarf enorm reduziert werden kann, was
jedoch gleichzeitig zum Anstieg der Rechenzeiiigmrf [BLP™99].

Die von Mgller et al. vorgeschlagene Datenstrukiifference Decision Diagram
(DDD) stellt eine Variante der CDDs dar und versucht die Trennung der diskreten
Zustinde von den Uhrenbelegungen aufzuheben [MLAH99Jr €&inen Performance-
Vorteil dieser Datenstruktur werden keine aussag@ftigen empirischen Belege angege-
ben.

Durch alle bisher dargestellten Aatge wurden die Probleme bei der Raggntation
des Zustandsraumes der Timed Automata nur teilweisesgel

Problem 2 Durch die explizite Aufhlung der diskreten Zustde ist @ir die Speiche-
rung (und somit auchif die algorithmische Behandlung) exponentieller Aufwand in
Abhangigkeit von der Automatenanzahl im Modell erforderlich. Didwtfdazu, dal3 der
Zustandsraum bereits bei kleinen Modellen (oft schon bei weniger als 10 Automaten) nicht
mehr effizient regsentiert werden kann.

Bei der Repésentation von Uhrenbelegungen mittels Matrizen entstehgihe kon-
vexe Menge von Uhrenbelegungen ein quadratischer Speicheraufwand amghpkeit
von der Anzahl der Uhren. ¥ jeden der exponentiell vielen diskreten Zumste wird eine
Matrix fur die Uhrenbelegungen abgespeichert. Falls gleiche Matrizen nicht mehrmals
gespeichert werden (Anwendung kanonischer Matrizen), kann die Anzahl der Matrizen
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Kleiner sein als die der diskreten Zaste, jedochifhrt dies bei nichttrivialen Modellen
nicht zu ausreichenden Einsparungen.

Nicht-konvexe Mengen von Uhrenbelegungénnen nur durch mehrere Matrizen
bzw. aufwendig zu berechnende Datenstrukturenasgmtiert werden. Dadurch ebht
sich der Aufwandifr die meisten Operationen erheblich.

Forderung 2 Es ist eine geeignete Re&ysentation zu finden, um

e das durch die Datenstruktur erzwungene exponentielle Wachstum der Re-
prasentation der diskreten Zastde in der Erreichbarkeitsmenge zu verhindern,

e auch nicht-konvexe Mengen von Uhrenbelegungen kanonisch Asegpieren und

e sowohl den diskreten als auch den kontinuierlichen Teil des Zustandsraums in einer
einheitlichen Datenstruktur zu speichern.

Losung 2 Fur eine geringlfigig eingeschiinkte Teilklasse von Timed Automata wird eine
ganzzahlige Diskretisierungder Uhrenbelegungen als Voraussetzuiagdine effiziente
Verifikation angegeben. Di&quivalenz zwischen ganzzahliger Diskretisierung und Ver-
wendung reellwertiger Uhrenbelegungen bzgl. der Erreichbarkeit diskreteaddstwird
formal bewiesen.

Sowohl der diskrete als auch der kontinuierliche (hnunmehr diskretisierte) Zustands-
raum werdeneinheitlich mittels Binary Decision Diagramsymbolisch reprasentiert.
Auch nicht-konvexe Mengen werdamonischreprasentiert.

Die neuen Konzeptelf eine effiziente BDD-Rep@isentation, die unter anderem ein
schatzungsbasiertes Variablenordnen und auch dia&sichtigung anderer wichtiger Pa-
rameter einschlief3en, werden in Kapjte! 3 eirtiet.

1.2.3 Werkzeuge

Einige bekannte Verifikationswerkzeugér fRealzeit-Systeme werden kurz vorgestellt.
Zunachst werden die speziell auf Timed Automata basierenden Werkzeuge genannt, im
Anschluld daran werden einige Werkzeuge ¥erwandte Formalismen behandelt. Die
Werkzeungr vollautomatische Analyse sind dabei von besonderem Interesse.

Eine ausiihrliche Gegeiberstellung der Werkzeuge Kronos, HyTech, Uppaal und an-
deren ist von Btzbeyer durchgéhrt worden [[IBt9€]. Ein weit gefaRtet)berblick tiber
den Stand der Verifikationsmethoden und Werkzeligedaktive Systeme wurde von Le-
werentz und Lindner in einer vergleichenden Studie zusammengefal3t [LL9I5].

Das WerkzeugUppaal wurde an den Universiten Uppsala und Aalborg ent-
wickelt [BLL796,[LPY97]. Es stellt eine Notation zur Modellierung zur \ggéing, in
der das Systemmodell als Menge miteinander kommunizierender Prozesse aufgebaut ist.
Der zugrundeliegende Formalismus ist eine Variante des Timed Automaton, die sich im

SUnter einem vollautomatischen Verifikationswerkzeug wird ein Werkzeug verstanden, welches das Ana-
lyseresultat bei Bereitstellen von Modell und Spezifikation ohne das Einbeziehen des Benutzers liefert.
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wesentlichen durch drei Abweichungen von dem uisgtichen Formalismus unterschei-
det:

1. Die Synchronisation erfolgt nach dem Kommunikationskonzept von Milner [Mil89]
uber Karale, die in ihrer Richtung jeweils festgelegt sind.

2. Eine spezielle Variante der Uhren erlaubt die Modellierung von hybridéfd &,
deren Ableitung nach der Zeit in einem festgelegten Intervall liegt.

3. Zur vereinfachten Modellierung von diskretendBen werden auch diskrete Va-
riablen angeboten. In den Zustaildberg@angen knnen nicht nur die Uhren
zuriickgesetzt werden, sondern auch den diskreten Variablen neue Werte zugewiesen
werden.

Eigenschaften werden als Formel einer Temporallogik spezifiziert.  Als Analy-
senoglichkeiten stehen Erreichbarkeitstegtser diesen temporallogischen Formeln und
die Simulation zur Veidgung.

Kronos wurde im Forschungslabor VERIMAG in Grenoble entwickelt [DOTY96,
Yov97]. Die Modellierung eines Systems erfolgt als Menge von Automaten. Es wird die
urspiingliche Variante der Timed Automata verwendet. Die Kommunikation der Automa-
ten untereinander wirdber Synchronisationsmarken nach dem CSP-Konzept von Hoare
realisiert [Hoa8b]. Es werden keine diskreten Variablen zugelassen, d. h. alle diskreten
GrolRen niissen mittels expliziter diskreter Zaside der Automaten modelliert werden.
Zur Modellierung von kontinuierlichen @Ren steheriicksetzbare Uhren zur Véigung,
also analoge Vé@nderliche, deren Ableitung nach der Zeit konstant eins ist und die auf
null riickgesetzt werdenidfen. Die Spezifikation wird in einer temporallogischen Formel
angegeben und mittels Model-Checking analysiert.

Rein BDD-basierte Ansatze wurden bisher nur beKronos verfolgt [ABK™97,
BMPY97]. Das Werkzeug wurde prototypisch implementiert, jedoch nicht der
Offentlichkeit freigegeben. i Performance-Vergleiche standen nur MeRergebnisse aus
Aufsatzen der Kronos-Forschungsgruppe zur ¥guing. Die aktuelle Version von Kro-
nos verwendet zur Re@sentation von Uhrenbelegungen DBMs und zur Begntation
der Zuséinde der Automaten BDDs [BDM8]. Die BDD-Implementierung von Kronos
nutzt die entscheidenden Vorteile der BDD-Reg@ntation nicht aus.

Auch das Werkzeuweriti von Wong-Toi nutztifir die Erreichbarkeitsalgorithmen eine
Kombination von DBMs und BDDs [WT94].

Ein weiteres auf BDD-basierte Aatze beruhendes Werkzeug wurde von Wang vom
Institute of Information Science (Taiwan) entwickeRED [Wan01]. Es wurde eine Da-
tenstruktur benutzt, die von Wang Clock Restriction Diagram (CRD) genannt wird. Das
Werkzeug ist jedoch ausschlieflidlr fdie Verifikation von symmetrischen Modellen mit
einer skalierbaren Anzahl von Prozessen bestimmt [WanOQ].

In der Werkzeug-Implementierungimed COSPAN [AIKY95], welche im Bell-
Forschungslabor von Alur et al. als Realzeit-Erweiterung des bestehenden Werkzeugs
COSPAN [HK90] entwickelt worden ist, wird eine Sicherheitseigenschaft durch Sprach-
Inklusion nachgewiesen. Die Sprache wird dabei definiert als Menge von Markierungs-
folgen. Bei der Sprach-Inklusion witigberpiift, ob die Sprache, die vom Modell erzeugt
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wird, eine Teilmenge der Sprache ist, die von der Eigenschaft erzeugt wird. Dieses Werk-
zeug bietetifir die Berechnungen zwei Rgentationen an: den Regionenautomaten und
den Zonenautomaten. Die Régentation des Regionenautomaten beruht auf einer BDD-
basierten Datenstruktur und die des Zonenautomaten auf DBMs [AK96].

Andere Werkzeuge nutzen dieddlichkeiten der Strukturierung, basieren jedoch auf
Modellierungsformalismen, die sich von den Timed Automata unterscheiden. Die hier-
archische Modellierung mittels Statecharts und die Simulation solcher Modelle wird seit
vielen Jahren durch das Werkzestatemateunterstitzt [HLN™90]. Da dieses Werkzeug
auf einer synchronen Semantik beruht, wird es in dieser Arbeit néin¢muntersucht.

In den letzten vier Jahren entstand in Berkeley ein Werkzeug, welches auf dem
FormalismusReactive Module§AH96] beruht und eine BDD-Regsentation benutzt:
Mocha. Der Formalismus unteli#zt einen modularen Aufbau des Modells und bie-
tet auch dieUberpiifung einer Verfeinerungsrelation an, jedoch niar Modelle ohne
Realzeit-Aspekte. Eineifhere Version von Mocha ("cMocha”, C-Implementierung) un-
terstitzte auch die Verifikation von Realzeit-Modellen [AH98], basierend auf dem
FormalismusTimed Module§AH97]. Die aktuelle Version von Mocha ("jMocha”, Java-
Implementierung) [AdAG01] ist fur die vorliegende Arbeit uninteressant, da einerseits
Realzeit-Aspekte aucliif die Erreichbarkeitsanalyse nicht mehr uni@twerden. An-
dererseits wird auch in dieser Version eine auf dynamischem Variablenordnen basierende
BDD-Repiasentation verwendet, die die modulare Struktur des Modells nicht nutzt.

Salsaist ein Werkzeug iir die Verifikation von reaktiven Systemen ohne Realzeit-
Aspekte [BS00]. Interessant an diesem Werkzeug ist, dal3 die Sicherheitseigenschaften
durch pure Induktioriiber die Transitionsrelation nachgewiesen werden. Dadunchén
die Analysen auchir grof3e Modelle in Bruchteilen von Sekunden durchibefwerden.
Jedoch ist das Analyseresultat nicht exakt in der Hinsicht, dal3 bei sehr vielen Analysen
'Falsch-Positive’ erzeugt werden, d. h. die Analyse kann einen Fehler im Modell anzei-
gen, obwohl es korrekt ist. Dann kann auf diese grobe Art nicht mittels Induktion auf
Korrektheit geschlossen werden. Der Anwender hat das ausgegebene Gegenbeispiel zu
untersuchen und kann die zu analysierenden Eigenschaften verfeinern. Zeigt die Analyse
keinen Fehler an, ist die Korrektheit des Modellsimgich der verifizierten Eigenschaften
nachgewiesen.

Bowen und Hinchey behandeln die Frage, warum den formalen Methoden der Durch-
bruch in der industriellen Praxis nicht gelingt. In ihrem Artikel deklarieren sie die Aussa-
ge, daf’ formale Methoden nicht von Werkzeugen uniiestiirden, als einen der vielen
Mythenuber formalen Methoden (siehie [BH95], Mythos 9). Auf den letzten Seiten wurde
ausgefihrt, dal3 selbstiir den speziellen Bereich der zustandsbasierten Verifikation von
Realzeit-Systemen eine Vielzahl von Werkzeugimplementierungen existieren. Welches
Problem haben die Werkzeuga tdie Verifikation von Realzeit-Systemen?

Die existierenden Werkzeuge zur Verifikation von Realzeit-Systerbandn nur mit
kleinen Beispiel-Modellen umgehen. Die Werkzeuge Kronos und Uppaal wurden mit auf
Matrizen basierenden Re&mentationen implementiert; die bestehenden BDD-basierten
Werkzeugimplementierungen bringen das volle Potential der BDD#&Reptation nicht
zur Geltung.
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Problem 3 Auf Timed Automata basierende Verifikation wurde bereits in mehreren Werk-
zeugen realisiert. Jedoch haben diese Werkzeugimplementierungen das Problem, daf3 sie
bereits bei kleinen Modellen einen praktisch unakzeptablen Rechenzeit- und Speicherver-
brauch aufweisen.

Es ist schwierig, in bestehende Werkzeuge neue Datenstrukturen zur Re-
prasentation der Transitionssysteme einzubauen, um Experimente mit verschiedenen Re-
prasentationsvariationen durdhtiren zu Bnnen.

Forderung 3 Die im Bereich der finiten Automaten erfolgreichen Techniken sollten, auf
den Bereich der Timed Automata angewendet, auch gute Ergebnisse liefern. Durch
das Anwenden von Diskretisierungetnken auch BDDs als Datenstruktur verwendet
werden. Die vollautomatische Verifikation von Timed Automata sollte mittels BDD-
Rep#sentation effizient durchdéfrt werden Bknnen. Dabei rassen jedoch bestimmte
Parameter (z. B. Variablenordnung, Régentation der Transitionsrelation) in einer die
Effizienz der Analysealgorithmen positiv beeinflussenden Weisdnljeverden.

Ein neues Werkzeug soll dem Entwurf nach so konzipiert sein, daf3 neue Datenstruk-
turen leicht einbezogen werdearknen und daf3 in Al@mgigkeit vom verwendeten Modell
zur Laufzeit die gnstigste Reg@sentation ge@hlt werden kann.

Losung 3Im Rahmen dieser Arbeit wird ein effizientes Werkzeug entwickelt, das den
Nachweis der Realisierbarkeit der vorgestellten theoretischen Konzepte erbringt. Bei ei-
nem Leistungsvergleich mit existierenden Werkzeugelirsllie betrachteten Modelle
eine erhebliché.eistungssteigerungerzielt worden. Er einige Modell-Klassen kann die
Erreichbarkeitsanalyse ipolynomieller Platz- und Speicher-Komple&it durchgefihrt
werden.

Das Werkzeuguf vollautomatische Verifikation vomodularen Realzeit-Modellen
zeichnet sich durch deifexiblen Einsatz verschiedener R&ysentationsbibliotheken aus
und kann somit unterschiedlichen vergleichenden Experimenten dienen.

Es wird eineeigene BDD-Bibliothek entwickelt, die sich von den hénkmlichen,
allgemeinverwendbaren BDD-Bibliotheken darin unterscheidet, daf3 zur Vermeidung
unmdtigen Rechenaufwands keine &izéichen, nicht bedtigten Fahigkeiten untersizt
werden.

Das Problem des Variablenordnens wird in der Weiségldald die Variablen vor
Beginn der Analyse durch eirsehatzungsbasierte Heuristiknach dem Prinzip desta-
tischen Variablenordnensangeordnet werden. Bei der Sthung wird die Kommunika-
tionsstruktur im Modell barcksichtigt und somit da@/issen des Modelliererdiber die
Zusammendnge im Modell. Durch diese Technik wird eine sehr gute Kompression des
Zustandsraumes erreicht.

Zusatzlich zur Erreichbarkeitsanalyse wird eine effiziente Implementierung der
Uberprifung einerSimulationsrelation vorgestellt, mit der es in Kombination mit der
Erreichbarkeitsanalyse aglich ist, grol3e Modelle zu analysieren. Durch diese Erweite-
rung kbnnen verschiedene Verifikationsstrategien angewendet werden.

Die flexible Architektur und modulare Notation der neuen Werkzeugimplementierung
Rabbit wird in Kapite[ $ vorgestellt. Déber hinaus wirdiber die Anwendung der Kon-
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zepte auf mehrere Benchmark-Beispiele berichtet, und es werden Performance-Vergleiche
durchgeiihrt.

1.2.4 Modellierung und Verifikation hybrider Systeme

Da in der industriellen Praxis auch hybride Systeme eine Rolle spielen [MN99], wurden
auch fir diesen Bereich Modellierungsformalismen, Verifikationsalgorithmen und Daten-
strukturen sowie Werkzeuge entwickelt. Auch weandie Verifikation hybrider Systeme
aufgrund der Komplexdt inrer Modelle momentan keine effizienten Verifikationsalgorith-
men zur Verfigung stehen, sollen hier einige Aise vorgestellt werden.

Modellierungsformalismen. Hybride Systeme &nnen mit dem Formalismus dey-
briden Automaten (Hybrid Automata) modelliert werden, die von Henzinger definiert
und untersucht worden sind [Hen96, ACHH93]. Dieses Automatenmodell stellt eine Er-
weiterung der Timed Automata dar: neben Uhren sind auch kontinuierlichBe@rer-
laubt, deren Ableitung nach der Zeit ungleich eins istir Biese Modellklasse ist die
Erreichbarkeitsanalyse im allgemeinen nicht entscheidbar. Da die algorithmische Analy-
se r viele Systemmodelle terminiert und somit sinnvoll ist, ist sie theoretisch fundiert
untersucht worden [ACHI5].

Die ModellierungsspracheCharon basiert auf hierarchischen hybriden Modu-
len JAGH™0Q]. Derzeit existiert keine Werkzeug-Realisieruiig €lie Verifikation sol-
cher Modelle. Masaccioist ein Formalismusifr hybride dynamische Systeme, der die
Modellierung von kontinuierlichen Komponenten erlaubt und auf Differentialgleichungen
basiert [Hen0O0]. Auchifr diesen Formalismus liegt keine Werkzeugunterstng vor.

Bei HyCharts, einer von Grosu, Stauner und Broy entwickelten Modellierungsno-
tation [GSB98], handelt es sich um eine graphische Beschreibungstedcinriylride
Systeme, die eine hierarchische Strukturierung des Modells erlaubt. In Anlehnung an
Statecharts ist ein HyChart ein Graph, dessen Knoten wiederum Graphen entbatten k
und somit eine Hierarchie aufgebaut werden kann. Auch die Semantik lehnt sich an Kon-
zepte von Statecharts an.urdie Verifikation muf3 ein solches Modell in die Notation
der hybriden Automateinberiihrt werden; ein Werkzeugjif die direkte Verifikation von
HyCharts steht nicht zur Vaigung.

Verifikationsverfahren und Reprasentation. Bei der Verifikation hybrider Modelle
steht die Erreichbarkeitsanalyse im Vordergrund. Da die Fixpunktiteration bei der Be-
rechnung der Menge aller erreichbarer Konfigurationen im allgemeinen nicht terminiert,
werden nur elementare Erreichbarkeitsoperationen in Form einer Anweisungssprache er-
laubt.

Fur die Verifikation hybrider Modelle (basierend auf hybriden Automaten) kann die
DBM-Reprasentation nicht verwendet werden, da die Ableitungen der einzelnen analo-
gen Variablen durch beliebige lineare Augdke festgelegt werderdknen. Daher wird
die Double Description Method (DDM) verwendet [FP96]. Es handelt sich um eine
duale Repaisentation von konvexen Polyedern, bei der eine Matrix eine Menge von Ein-
schiéankungen (Constraints) und somit einen Durchschnittxsgtiert, die andere Matrix
einen durch eine Menge von Strahlen aufgespannten Raum und somit eine Vereinigung.
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Die mengentheoretischen Operationen Vereinigung und Schnitt sind effizient, nach jeder
Operation muf3 die Duaét wieder hergestellt werden.

Werkzeugunterstitzung. Das WerkzeuddyTech wurde an der Universit Berkeley
in Zusammenarbeit mit dem Intel-Entwicklungslabor Hillsboro entwickelt [HHWT95b].
Es beruht auf dem Formalismus der hybriden Automaten, neben diskreten Variablen und
Uhren werden auch Variablen zur Modellierung solcher kontinuierliché&f&r zugelas-
sen, deren Ableitung nach der Zeit ungleich eins ist (analoge Variablen). Diese Ableitun-
gen werden in jedem diskreten Zustand des Automaten durch lineadékgienlogische
Ausdiiicke festgelegt. BeintUbergang in einen anderen Zustand kann sich die Ablei-
tung also vedndern. Die Variablentypen "Diskret”, "Uhr”, "Stoppuhr” und "Analog” sind
zugelassen. Durch eine analoge Variable kann eine physikalisciise@nodelliert wer-
den, die kontinuierlich ihren Weindert. Diese Wegihderung ist bestimmt durch die
Ableitung der Variablen nach der Zeit, die auf ein bestimmtes Intervall festgelegt wird.
Uhren stellen analoge Variablen dar, bei der die Ableitung immer konstant eins betra-
gen mul3. Die Stoppuhren sind analoge Variablen, bei denen die Ableitung entweder null
oder eins ist. GilBen, deren Ableitung konstant null sein soll, werden durch diskrete Va-
riablen modelliert. Alle Variablen igtfen in Zuweisungen bei den Zustafibergangen
beliebig gesetzt werden. Die Synchronisation der Automateniied Synchronisations-
marken nach dem CSP-Konzept von Hoare realisiert [Hoa85]. Die mit Uppaal und Kronos
beschreibbaren Systeme sind somit auch mit HyTech beschreibb#bedainaus bietet
HyTech weitere Modellierungsaglichkeiten tir hybride Systeme. HyTech beinhaltet Al-
gorithmen zur Erreichbarkeitsanalyse und zur parametrischen Analyse.

Mit HyTech steht ein Werkzeug zur Verifikation hybrider Systeme zuriMgrhg, wel-
ches jedoch keine hierarchische Modellierung gestattet, und es existieren mehrere Model-
lierungsformalismen, die nicht durch Werkzeuge untgrstwerden.

Problem 4 Es existiert kein Formalismus, der die hierarchisch strukturierte Modellie-
rung hybrider Systeme erlaubt und gleichzeitig durch ein Werkz@udid¢ Verifikation
unterstitzt wird.

Forderung 4 Ebenso wie Timed Automata bilden die hybriden Automaten aufgrund ihrer
klaren Semantik und gut untersuchten Theorie gratudiEh eine gute Basisif Erweite-
rungen. Rir hierarchische Modellierung muf3 nachdglichkeiten der Erweiterung dieses
Basisformalismus gesucht werden, so dal3 Modelle in einer strukturierten Weise beschrie-
ben werden @&nnen.

Es ist weiter zu untersuchen, ob die Verifikation von Realzeit- und hybriden Modellen
in einem einzigen Werkzeug vereint werden kann.

Losung 4 In dieser Arbeit werden die Konzepte déodularit at, die fur Timed Automata
zur Losung von Probleiin 1 beitrugen, auf die Modellierung hybrider Sysidradragen.
Der so entstehende Formalismus erlaubt die KonstruktionEsathaltenseinsbeziehun-
genund dietibersichtliche Modellierung anhand verschiedeAestraktionsebenen
Datenstrukturen und Verifikationsalgorithmen werden untersucht und in @eek-
zeugimplementierung bereitgestellt. Jedoch wirdif hybride Systeme kein separates
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Werkzeug entwickelt, sondern es erfolgt eineegration der fur hybride Modelle er-
forderlichen Bestandteile als zZizliche Repiisentation in dasiir Realzeit-Systeme ent-
wickelte Werkzeug. Das Werkzeughlt durch statische Analyse des zu verifizierenden
Modells automatisch diadaquate Reprasentationaus.

In Kapitel[4 werden die Erweiterung des Formalismus aus Kgpitér 2lie Model-
lierung hybrider Systeme vorgestellt und die zur Verifikation notwendigen Datenstruk-
turen untersucht. Neben derdBentation der Kglichkeiten fir Realzeit-Systeme wird
in Kapitel[§ auch die Integration der Régentation und Verifikation hybrider Systeme
ausfihrlich dargestellt.

1.2.5 Fallstudien

Nach der Entwicklung neuer theoretischer Konzepiissen diese jeweils empirisch vali-
diert werden, um den Nachweis zu erbringen, inwieweit sie bei dérdlalishen Entwick-
lung von Modellen praktikabel sind. Weiterhin mul§ eine Werkzeugimplementierung
gezeigt werden, ob die Anforderungen an das Laufzeitverhaltéiiteverden, d. h. wel-
cher Rechenzeit- und Speicheraufwaiddie algorithmische Verifikation notwendig ist.

Fur den Vergleich der Performance einer Implementierung mit vergleichbaren Werk-
zeugen werden meist sogenannte Benchmark-Beispiele verwendet. Dabei handelt es sich
um kleine vereinfachte Modelle von Systemen, die jeweils unterschiedliche Anforde-
rungen an die Analysealgorithmen stellen. Eine wichtige Eigenschaft der Benchmark-
Beispiele ist die Skalierbarkeit. Um die durch Rechenzeit und Speicherbedarf gesetzte
Grenze der Modellgif3e fir die automatische Verifikation ermitteln zérknen, werden
Modelle unterschiedlicher GRe (meist bzgl. der Anzahl von Prozessen) genutzt. Im
Kapitel[§ werden u. a. Modelldif Fischers Protokollifr gegenseitigen AusschluB, eine
AND-Schaltung, das Token-Ring-FDDI-Protokoll und das CSMA/CD-Protokoll als ska-
lierbare Benchmark-Beispiele verwendet.

Der Vorteil solcher allgemein anerkannter und vielfach genutzter Beispiele ist die
Moglichkeit der experimentellen Gedgérerstellung der Performance-Ergebnisse ver-
schiedener Aritze, da die Modelle oft schon in der entsprechenden Modellierungsno-
tation verfigbar sind. Die Benchmark-Modelle haben jedoch einige entscheidende Nach-
teile. Einerseits ist die Struktur dieser Modelle regaBig und einfach. Daheknen die
Moglichkeiten der strukturierten Modellierung an diesen Beispielen nur in begrenztem
Umfang erprobt werden. Andererseits kommen bei diesen Beispielen bestimmte in der
Praxis auftretende Aspekte nicht zur Geltung. In dem dieser Arbeit zugrundeliegenden
Anwendungsgebiet der Steuerung von Fertigungsanlagen treten kompliziertere Strukturen
bei der Modellierung auf und die Modelle sind aufgrund der starken Verflechtung inner-
halb des Modells keineswegs skalierbar.

Ein gelungenes Beispieliif eine praxisnahe Problemstellung ist die KORSO-
Fallstudie von Lewerentz und Lindner [LL95]. Diese Fallstudie wurde allgemein aner-
kannt, und in nahezu allen wichtigen Formalismen wurden Modelle konstruiert sowie Ei-
genschaften nachgewiesen. Diese Fallstudie beinhaltete keine Realzeit-Aspekte; es han-
delt sich um ein rein reaktives System. Im Rahmen des KORSYS-Projekts wurde eine
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Aufgabenstellungiir eine Fallstudie mit Realzeit-Aspekten entwickelt ("Production Cell
II”, flexible Fertigungsanlage mit Realzeit-Eigenschafien [LM96]). Leider fand diese Fall-
studie nicht die geiinschte Beachtung in den Forschungsgruppen.

Problem 5 Zur Validierung der Performance von Werkzeugimplementierungen existie-
ren Benchmark-Beispiele. Um jedoch die ModellierungskonzéptgrbRere Systeme
validieren und die Verifikation von Modellen mit einer weniger regdfigen Struktur
durchtihren zu Bnnen, ist eine Fallstudie notwendig. Zwar wurden im Bereich der Ti-
med Automata bereits Fallstudien durchgjaft (z. B. [BGK 96]), jedoch erreichen die
Modelle nicht den geforderten Umfang.

Forderung 5 Fur den Anwendungsbereich der Steuerung von Fertigungsanlagen soll eine
grof3e Fallstudie durchgéahrt werden, an der die neu entwickelten theoretischen Konzepte
zur hierarchischen Modellierung erprobt werden. Aspekte des Vorgehens bei der Entwick-
lung von gblReren Modellen sind zu untersuchen. Oa@rhinaus solliberpiift werden,

ob die Werkzeugimplementierung auch zur Verifikatidgifdgrer Systeme geeignet ist.

Losung 5 In dieser Arbeit werden die Ergebnisse eines umfangreichen Modellierungs-
projektes vorgestellt. Es wird eiodell fir eine Fertigungsanlageentwickelt, welche

die der KORSO-Fallstudie admfang und Komplexitat Ubertrifft . Die Steuerung der
Fertigungsanlage mul3 44 Sensoren abfragen und 28 Motoren untécliBschtigung von
Realzeit-Eigenschaften ansteuern. Das Modell wird unteti@esichtigung von Aspekten
der Softwaretechnik wie Flexibit undUbersichtlichkeit durch den Einsatz varodula-

rer Strukturierung und Verwendung verschiedener Abstraktionsschichten gestaltet.

Es wird nachgewiesen, dal3 dieses Modell mit Hilfe der vorliegenden Werkzeug-
implementierung verifiziert werden kann. Insbesondere das Ausnutzen der Struktur des
Modells fir die Datenstrukturen und Algorithmeiihrt (z. B. durch eine angemessene
Variablenordnung in der BDD-Repsentation) zu einegffizienten Analyse

Die Fertigungsanlage sowie das strukturierte Modell dieser Anlage werden in Kapitel 6
vorgestellt. Dabei wird eituberblick iber die Architektur des Modells gegeben und die
\Vorgehensweise bei der Verifikation einiger Eigenschaften exemplarisdieer

1.3 Abgrenzung

Ausgangspunkt der Arbeit am Lehrstuhl Software-Systemtechnik der Brandenburgischen
Technischen Universit war der Gedanke, zuvasgsige Steuerungssoftwaig reaktive
Systeme unter Bécksichtigung von Realzeit-Aspekten zu konstruieren. Nachdem fest-
gelegt war, nicht nur formale Methoden bei der Modellierung zum Einsatz zu bringen,
sondern auch automatische Verifikation durckibuén, wurde der Formalismus Timed
Automata als geeignet befunden uiid flie Modellierung ausgeihlt, da bereits mehrere
Werkzeuge zur Veifgung standen. Praktische Untersuchungen innerhalb der Forschungs-
gruppe haben ergeben [Ru599], dal existierend@taainige gravierende éngel auf-
weisen (siehe Problenje 1} 5), die nur durch das Entwickeln einer neuen Notation und
eines neuen Verifikationswerkzeugs beseitigt werdamien.
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Das Ziel der vorliegenden Arbeit ist es, die notwendigen theoretischen Grundlagen und
neuen Konzepte zurdsung der angesprochenen Probleme darzulegeniibBdrinaus
wird die Wirksamkeit der entwickelten Aatze durch eine Werkzeugimplementierung
nachgewiesen. Abschliel3end werden digglithkeiten zur Verifikation an einergf8eren
Fallstudie demonstriert.

Es soll also weder die Definition einer formalen Methode noch eines darauf zuge-
schnittenen Software-Entwicklungsprozesses gegeben werden. Vielmehr sollen wichti-
ge Grundlagen geschaffen werden, um eine formale Methode durch Formalismen und
Werkzeuge zu unterigizen. Die empirischen Untersuchungen dienen ausschlie3lich dem
Nachweis der Leistungshigkeit bzw. der Grenzen des Werkzeugs, nicht dem Entwick-
lungsprozeR3. Ein solcher ProzeR wird im Kagitel 6 zur Einordnung der behandelten Ve-
rifikationsnbglichkeiten grob vorgestellt, um eindsberblick zu geben, in welcher Art
und Weise das Werkzeug Untdrstung liefert und welche Dokumente wann und wie
entstehen. Dielir den Bereich der formalen Verifikation interessanten Phasen — Mo-
dellierung und Verifikation — motivieren den Schwerpunkt dieser Arbeit. Die Untersu-
chung von Software-Entwicklungsprozessen stellt derzeit noch eine Herausfordi@rung f
die Forschung im Gebiet der formalen Methoden dar. Nicht zuletzt wegen der bis jetzt
unzureichenden Resultate auf diesem Gebiet erlangen@iigidfikeiten der formalen Ve-
rifikation in der industriellen Praxis noch nicht die Anerkennung, die sie verdienen.



Kapitel 2

Modellierungsformalismus fur
Realzeit-Systeme:
Cottbus Timed Automata

Dieses Kapitel besétitigt sich zuchst mit den mathematischen Grundlagen, der Vor-
stellung des Timed Automaton am Beispiel und der formalen Definition des Basisforma-
lismus. Die beiden zentralen Themen sind die &méing eines neuemodularen Mo-
dellierungskonzepteaund einemDiskretisierung des kontinuierlichen Zustandsraumes.

Damit die Modellierung von Realzeit-Systemen besser uiitiztstind insbesondere
die im ersten Kapitel genannten Forderungen an einen Modellierungsformalisrillts erf
werden lbnnen, wurde ein neuer, modularer Formalismus zur Modell-Beschreibung ent-
wickelt: Cottbus Timed Automata (CTA). Dabei wurde eine Zentralidee der Software-
Technik mit einem Formalismus aus dem theoretischen Bereich der Informatik kombi-
niert: GroRe Systembeschreibungen werden durch kompositionelle Module mit festge-
legten Schnittstellen hierarchisch strukturiert; das Verhalten des Systems wird mit dem
mathematisch gut fundierten Konzept der Timed Automata definiert.

In Vorbereitung auf die Verifikation werden verschiedene Semantiken éingef
Ausgehend von der Standardsemantik werden die Erreichbarkeitssemantik, die ganzzah-
lige Semantik und die Spursemantik in einer einheitlichen Notati@septiert. Die
Aquivalenz der neu eingéhrten, ganzzahligen Diskretisierung zur kontinuierlichen Stan-
dardsemantik bemlich der erreichten Zudhde wird formal bewiesen.

Der Schwerpunkt dieser Arbeit ist die Modellierung und Verifikation WRealzeit-
Systemen Die zur Modellierung verwendeten Konzepte, insbesondere die Modu)arit
lassen sich jedoch problemlos auf hybride Systébertragen. Auf die Modellierung und
Verifikation hybrider Systeme wird im Kapite] 4 eingegangen.

2.1 Mathematische Notationen und Begriffe

Im folgenden werden einige Begriffe und Notationen eiigef. Eine Uhr ist eine kon-
tinuierliche Variable, deren Wert sich mit der Ableitung nach der Zeit einghgrhUh-

23
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renbedingungen werden benutzt zur Definition von Invarianten de&@dstsowie von
Wachtern der Transitionen eines Timed Automaton.

Definition 2.1 Sei X = {xzi,...,z,} eine endliche Menge von Uhren. Ein Vergleich
einer Uhr ausX mit einer Konstanten aul, der Menge der ndirlichen Zahlen (ein-
schlieB3lich 0), heil3t atomare Uhrenbedingung. Durch Konjunktion von atomaren Uhren-
bedingungen entstehé&renbedingungen Formal wird die Mengeb(X) aller Uhren-
bedingungeriiber X durch die folgende Grammatik erzeugt:

p:=x~c|lpAp]|true| false
mitz; € X,c € Nund~ € {=,<, >, <, >}.

Uhrenbedingungen legen diedglichen Werte der Uhren auf der syntaktischen Ebene
fest; auf der semantischen Ebene wird der Begriff der Uhrenbelegung benutzt.

Definition 2.2 Eine Uhrenbelegungv von X ist eine totale Funktionn : X — R,
von X in die Menge der nichtnegativen reellen Zahlen. Val(X) ist die Menge aller
Uhrenbelegungen VoK.

Zu jeder Uhrenbedingung kann durch die Anwendung der folgenden Abbildung die
entsprechende Menge von Uhrenbelegungen gefunden werden.

Definition 2.3 Die Semantik einer Uhrenbedingungist gegeben durch die Interpretati-
onsfunktion].] : ®(X) — 2"eX)  die wie folgt induktiv definiert ist:

[t ~c] = {ve Val(X) |v(z) ~c} (Ungleichung)
[ene] = Je]lNn[¢] (Durchschnitt)

[true] := Val(X) (Volle Menge)
[false] = 0 (Leere Menge)

mtz € X,c € Nund~ € {=<,><,>}. ¢ wird interpretiert als die Men-
ge aller Uhrenbelegungeiiber X, die das logische Rdikat o erfiullen. Bei festge-
legter Ordnung der Uhren inX wird fir v € Val(X) auch die Vektor-Schreibweise
v = (v(zy),v(x2),...,v(z,)) verwendet.

Die Uhrenbelegung, die allen Uhren den Weduweist, wird mitv® bezeichnet. &r
v € Val(X) undd € R, bezeichnet + ¢ die Uhrenbelegung voX, die jeder Uhrz
den Wertv(x) + § zuordnet. rv € Val(X) undY C X bezeichnev[Y := 0] die
Uhrenbelegung vork, die jeder Uhr inY” den Wert0 zuweist und alle anderen Uhren
unve@ndert &ft.

Anmerkung: Reprasentation von BelegungsmengeBelegungsmengen lassen sich
durch mehrere verschiedene Ré&gentationsformen darstellen. Einige davon sind in Ab-
bildung[2.] auf der achsten Seite aufgdfrt. Fur jede Repiisentationsform kann je-
weils eine Interpretationsfunktion definiert werden. So kann eine Menge von Belegungen
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Belegungsmengen

AN~

Variablen- o, Menge von,_ Matrizen Binary
bedlngungen Glelchungs- (DBM, DDM)  Decision
(logische systemen Diagrams
Pradikate)
Menge der Menge der Menge der Menge der
erflllenden Lésungen der Lésungen der Pfade, die zum
Variablen- Gleichungs- Gleichungs- 1-Terminal-
belegungen systeme systeme knoten fiihren

Abbildung 2.1: Semantisch isomorphe Ré&gentationen von Belegungsmengen.

VvV C Val(X) die Semantik seinifr eine Bedingung (logisches ;'Rﬁka@ v € P(X)
mit [p] = V, fur eine Menge von Gleichungssystemen (Matrizen mit eineditzlishen
Spalte fir die Konstanten auf der rechten Seitinken wiederum je ein Gleichungssy-
stem repasentiereny mit [§] = V oder fur ein Binary Decision Diagram (Definition in
Kapitel[3) B tberX mit [B] = V.

Fur ein S-Tupel der Bngen ist m; : S} x ... x S, — §;, mit ¢ €
{1,...,n}, der Operator iir die Projektion: Es wird dasi-te Element ausgeihlt:
mi((s1,...,5,)) = s;. Fur eine partielle Funktiorf : D —e— R, wird dom(f) fur ihren

Definitionsbereichdom(f) =4.; {z | Jy : y = f(z)} undran(f) furihrenWertebereich
ran(f) =aer {y | Ix : y = f(z)} geschrieben. & eine partielle Funktiorf : D —e» R
und eine Mengéd)’ ist die Einschrankung von f auf D’ die Funktionf|p : D' —e~ R
mit Ve € D' ndom(f) : f|p(z) = f(z) und undefiniertir alle anderer:. Fur ei-
ne Menge von FunktioneR wird F'|p fir das Resultat der elementweisen Anwendung
von -|p» geschrieben. @ eine partielle Funktiorf : D —e~ R wird die totale Funktion
[~ R — 2P definiert mitvy € R: f~1(y) =4 {x |y = f(2)}.

Fur eine totale Funktiorf : D — R und eine partielle Funktion : D —e— R wird der
Uberschreibe-Operator<i : ((D — R) x (D -~ R)) — (D — R) wie folgt definiert:

(f 29)(@) = { 3}0((9;)) flls 1 € dom(s)

Nun wird die Expansion einer Uhrenbelegung auf eine Obermenge von Uhren de-
finiert, wobei die Werte der hinzugekommenen Uhren nicht eingaskhmerden. Sei
V' C Val(X) eine Menge von Uhrenbelegungen van und seiX’ eine Obermenge
von X. Dann ist die Expansion vol zu X', geschrieben alsztend(V, X'), wie folgt
definiert:
extend(V, X') =4 {ve Val(X') | vlx €V}

!Die hier verwendete Interpretation vorélikaten entspricht nicht ganz der traditionellen Definition aus
der Mathematik. In der formalen Logik ergibt die Interpretation ein@ésliRats fir eine bestimmte Belegung
einen Wert augtrue, false} (vgl. [Bac92] und[[LSS87]).
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2.2 Timed Automata

In diesem Abschnitt wird der Basisformalismus Timed Automata vorgestellt. Dazu wird
zunachst eine Intuitionir die Timed Automata vermittelt, indem ein kleines Beispiel
erklart wird. Danach erfolgt eine formale Definition der Timed Automata in Anlehnung
an Alur [Alu99], da diese Definition weithin akzeptiert ist und somit eine gute Grundlage
bildet. Um die Bedeutung der Modelle festzulegen, wird die kontinuierliche Standard-
Semantik @ir Timed Automata aufgéhrt.

2.2.1 Beispiel: nMOS-Transistor

Abbildung[2.2 auf der achsten Seite zeigt einen Timed Automaton, der das Verhalten
eines NMOS-Transistors modelliert. Der Automat hat vier Znge Off, Rising, On, Fal-

ling), eine Uhr ¢) und zwei diskrete Variabl@/{gate, out). Die Variableout repsentiert

den Leitihigkeitszustand des Transistors. Zustaffdst der Startzustand des Automaten,
der Initialwert fr out ist 0. Er modelliert die Situation, daf’ der Transistor nicht-leitend
ist. Der Transistor kann in dieser Situation verharren, solange die Eingabe-Vayiable

den Wert O hat. Wenn das Gate auf 1 umgeschaltet wird, nimmt der Automat einen Zu-
stand#éibergang zum Zustariising und setzt die Uhr zurick. In diesem Moment be-
ginnt der Transistor mit dei®ffnen seines Kanals. Die ZistdeRising undFalling wer-

den instabil genannt, weil der Ausgang des Transistors in diesear#lest seinen Wert
verandert. Ist das Gate nach wenigstens zwei Zeiteinheiten noch auf 1 gesetzt, dann kann
der Kanal des Transistors leitend werden und der Automat in den Zustaiidergehen,
wobei die Variableout auf 1 gesetzt wird. Nachdthstens drei Zeiteinheiten mufd der
Automat den Zustan®ising verlassen. Falls das Gate inzwischen auf 0 gesetzt wird,
muf3 der Automat sofort zum Zustaodf ibergehen. Der Automat hat ein entsprechendes
Verhalten fir denUbergang von leitendbit = 1) zu nicht-leitend ut = 0).

2.2.2 Definition

Mittels Uhrenbedingungentkinen auf der syntaktischen Ebene die Mengen der erlaubten
Uhrenbelegungenuf Invarianten und \&chter eines Timed Automaton festgelegt wer-
den. Die hier vorgestellte Definition der Timed Automata entspricht inhaltlich der von
Alur [Alu99]. Die Einschiankung auf Konstanten aus der Menge defiri@hen Zah-

len (inklusive 0) stellt keine echte Einsémkung gegeiber der Definition, die rationale
Konstanten erlaubt, dar. Existieren in einem Modell rationale Konstanten, so kann durch
Multiplikation aller Konstanten mit dem kleinsten gemeinsamen Vielfachen aller Nen-

2Fir eine konzise Darstellung werden diiskrete Variablen benutzt, die als Wertebereich eine end-
liche Teilmenge der néatlichen Zahlen haben und ihren Wert ausschlieRlich beim Schalten von Zu-
standfibergangenandern. Diskrete Variablen werden im Formalismus nicht explizit betrachtet, da sie nur
eine abkirzende Schreibweiséif Zustinde sind: Statt einer diskreten Variable kann ein Automat benutzt
werden, deriir jeden Wert der diskreten Variable einen Zustand hat, undigigedles Lesen oder Setzen
der diskreten Variable eine Synchronisationsmarke und einen entsprechenden Zihstiayzog) hat.



2.2. TIMED AUTOMATA 27

gate=0,c>2 gate=1,c2>22
out' =1

gate=0,c'=0

Abbildung 2.2: Timed Automatoriif einen nMOS-Transistor.
ner der rationalen Konstanten eiguivalentes Modell erzeugt werden, das ausschlief3lich
natirliche Konstanten en#it.
Definition 2.4 Ein Timed Automaton ist ein Tupeld = (L, L°, X, %, I, E) mit:
e [ ist eine endliche Menge vatustanden

LY ist eine Menge vomitialzust anden

e X ist eine endliche Menge vashren.

Y, mitX N R, = (), ist eine endliche Menge va@ynchronisationsmarken(auch
Alphabet genannt).

I: L — ®(X) ist eine totale Funktion, die jedem Zustandlirinelnvariante aus
®(X) zuordnet.

e ECLxYx®X)x2¥ x L isteine Menge vodustandsibergangen

Anmerkung: Ein Zustandsbergand!, o, ¢, Y,l") € A.FE repi@sentiert einen mit der
Synchronisationsmarke markiertenUbergang von Startzustaidu Zielzustand’. Der
Wachtery muR ertillt sein, damit detUbergang rivglich ist. DerUbergang setzt alle
Uhren aus” auf den Wert O zuirck.

Die Punkt-Schreibweisd.z wird benutzt, um die Komponentevon A zu bezeich-
nen, z. B. istA.E die Menge der Zustandberginge des AutomateA. In den Abbildun-
gen von Timed Automata werden Synchronisationsmarken, die kein anderer Automat im
Alphabet hat, meist weggelassen.

Zusatzlich werdeniir einen Timed Automaton alikzende Schreibweisen eingéft.

Definition 2.5 SeiAd = (L, L°, X, %, I, E) ein Timed Automaton und= (1,0, ,Y,l') €
E ein Zustandgbergang. Dann gilt:

o A.guard : E — 2V*X) ist die totale Funktion, die jedem Zustafibergang die
Menge von Uhrenbelegungen vanfur seinenwachter zuordnet:

A.guard(e) = [¢].
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e Async: E — Y ist die totale Funktion, die jedem Zustafibergang seine
Synchronisationsmarkezuordnet:
A.sync(e) = o.

o A.reset : E — 2% ist die totale Funktion, die jedertibergang die Menge der
ruckzusetzenden Uhrerzuordnet:
A.reset(e) =Y.

Anmerkung: In der Literatur gibt es verschiedene Definitionen von Timed Automata.
Einige erlauben \&chter der Form: ~ y + ¢ mit z,y € X. Nach der Definition von Alur
sind solche Uhrenbedingungen jedoch nicht erlaubt [Alu99]. Diese Definition vermeidet
auch Probleme mit der ganzzahligen Diskretisierung (siehe AbsEhniit 2.4.3).

2.2.3 Parallele Komposition

Komplexe Systeme dnnen alsparallele Komposition mehrerer Timed Automata be-
schrieben werden, die mittels Synchronisationsmarken miteinander kommunizieren. Eine
Komposition zweier Timed Automata mit disjunkten Uhrenmengen kann in einen einzel-
nen Automaten transformiert werden, indem der Produktautomat konstruiert wird. Die
Zust@inde des Produktautomaten sind Paare der Komponenténdastie Invariante ei-

nes zusammengesetzten Zustands ist die Konjunktion der Invarianten der Komponenten-
zustinde. Zwei Zustandberginge der Komponenten mit der gleichen Synchronisations-
marke sind synchronisiert.

Definition 2.6 Seien zwei Timed Automatd, = (L, Ly, X1,%, 11, Ey) und Ay, =
(Lo, LY, X5,%, I, E5) gegeben, und sei (ohne Besghkung der Allgemeinheit)
X;NX,=0. Dann ist derProduktautomat A;|A, durch den Timed Automaton
(Ly x Lo, LY x LY, X1 U X5, % U, I, E) gegeben, wobel((I1,15)) = I,(l1) A Ix(ls)
und((l,02),0,¢,Y, (I},1,)) € E gdw.

e 0 € ¥ N Yy und es existieren Zustarigserginge (I1, 0, ¢1,Y1,0l}) € E; und
(I3, 0,09, Yo, 1) € Ey, s0dallp = 1 A po undY = Y] U Y, gilt, oder

e 0 € ¥\, =[5 und es existiert ein Zustaniisergang,, o, p, Y, l}) € E1, oder
e 0 €Yy \ Xy, 1 =] und es existiert ein Zustanalsergang(ls, o, p, Y, l}) € Es.

Anmerkung: Die BedingungX; N X, = () ist keine echte Einschnkung, da bei nicht
leerem Schnitt eiiquivalentes Automatenmodell konstruiert werden kann, bei dem ein
zusatzlicher Automat die gemeinsamen Uhren kapselt und die KommunikistienSyn-
chronisationsmarken erfolgt.

Sei A eine nicht leere, endliche Menge von Timed Automata. Dann bezeichnet
[14c4 A dieparallele Komposition aller Elemente vonA in einer bestimmten Ordnung.

Anmerkung: Verschiedene Ordnungen der Automaten duliihren zwar zu unter-
schiedlichen resultierenden Automaten, jedoch sind diese isomorph.
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Abbildung 2.3: Zwei Timed Automata und ihr Produktautomat.

In Abbildung[2.3 wird ein Beispielifr die Konstruktion eines Produktautomaten ge-
zeigt. Es werden drei Synchronisationsmarkerb,(c) und zwei Uhren £, y) verwendet
(# ist ein Prafix fur Synchronisationsmarken).

2.3 Modularitat —
Erster Schritt zur Bewaltigung grof3er Systeme

In dem neuen CTA-Formalismus sind folgende Konzepte integriert worden, die durch
Ausnutzung der Struktur zu eingrbersichtlicheren Beschreibung und zu leichterem
Verstandnis des Modells beizutragen:

e Hierarchie: Im CTA-Modell bnnen einzelne Komponenten zu einem Subsystem
zusammengefal3t und als Einheit betrachtet werden. Systénmek somit durch
eine hierarchische Enthaltenseinsstruktur modelliert werden. Schnittstellensignale
und -variablen werden von lokalen Signalen und Variablen getrennt gehandhabt und
mit Gultigkeitsbereichen versehen. In den Werkzeugen Kronos, Uppaal und HyTech
ist dies nicht naglich.

e Kapselung und explizite Schnittstellen: Durch die Modellierung von Subsystemen
als Module kann das innere Verhalten verkapselt werden. Dadurch, dal3 das innere
Verhalten eines Moduls komplexer ist als das von auf3en sichtbare, kann mit der Mo-
dularisierung ein gro3es Abstraktionspotential genutzt und damit die Komposition
ideal unterditzt werden (hohe Kdksion innerhalb des Moduls, niedrige Kopplung
nach auf3en).
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e Wiederverwendbare Komponenten: Im CTA-Formalismasrien durch das Kon-
zept der generischen Modellierung wiederverwendbare Subsysteme durch Schnitt-
stellenparameter flexibel gestaltet und mittels Schablonenmechanismus beliebig oft
von ein und demselben Schablonenmodul instanziiert werden.

e Explizite Zugriffstypen @ir Synchronisationsmarken: Die Notation gestattet es, ex-
plizit auszudiicken, dal3 ein Signalif einen Automaten ein Eingabe-, Ausgabe-
oder mehrfach einscnkbares Signal ist. Diese Unterscheidung dglicht ein
komfortableres Modellieren und ein besseres Verstehen eines Modells, da in der
Syntax mehr Information enthalten ist ("syntaktischer Zucker”).

e Explizite Zugriffstypen fir Variablen: Analog erlaubt die Notation explizite Zu-
griffstypen fr Variablen, welche als Eingabe-, Ausgabe- und mehrfach ein-
schiankbare Variablen deklariert werdefrinen. In den bestehenden Werkzeu-
gen fur Timed Automata sind alle Signale und Variablen glohiatig mit unein-
geschanktem Zugriff.

e Automatische Vervollgtindigung von Automaten mit Eingabe-Signalen: Eingabe-
Signale sind Ereignisse, auf die der Automat jederzeit reagigrendn muf3. Falls
er nicht auf ein Eingabe-Signal reagieren kann, so wird dies als Eintritt in einen
speziellen Fehlerzustand verstanden. Durch diese Vorgehensweise kann der Model-
lierer per Analysdiberpiifen, ob solch ein Fehlerzustand erreichbar ist und somit
eine Fehl-Synchronisation auftritt.

Diese Modellierungskonzepte wurden in einer nicht-formalen Fassung bereits vor ei-
nigen Jahren véifentlicht [BR98]; die formalen Definitionen und die Semantiken werden
im folgenden in Anlehnung an [BR99b] bzw. an dikerarbeitete Version [BR0O1] darge-
stellt.

Das Konzept, iiir eine bessere Strukturierung einer Beschreibung Module éihmzii,
ist ein altes und generelles Grundprinzip in der Softwaretechnik [PCW84]. Ziel ist dabei
immer, die Struktur der Systeme so explizit wiégtich auszudicken.

Die Differenzierung zwischen unterschiedlichen Rollen der Signale in Automaten wur-
de auch in der Definition der 10-Automaten von Lynch und Tuttle benutzt [LT87] ind f
hybride Systeme erweiteit [LSVW96]. Ein anderer Ansatz zur Beschreibung von hybri-
den Systemen wurde von Alur und Henzinger vorgestellt [AH97]; er basiert auf Reactive
Modules [AH96], wobei eine Erweiterung um kontinuierlich &ederliche Variablen vor-
genommen wurde. Diese Afize sind jedoch nur teilweise im Werkzeug Mocha imple-
mentiert worden [AJAG 01)].

Die Ansatze von Mocha, Charon und Masaccio bédtigen sich mit der bsung der
oben genannten Probleme, basieren jedoch auf Modellierungsformalismen, die sich von
Timed Automata unterscheiden. Mocha basiertReéctive Modulegund teilweise auf
Timed Modules Es wird auch eine Verfeinerungsanalyse angeboten, jedochinief
active Modules (ohne Zeitaspekte) [AHMS8]. Charon ist eine Modellierungssprache,
die auf hierarchischen hybriden Modulen basiert [AG]. Derzeit ist kein Werkzeug
fur Model-Checking von Charon-Modellen végbar. Masaccio ist ein Formalismus (der-
zeit ebenfalls ohne Werkzeugimplementierurig)dynamische hybride Systeme, der zur
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Modellierung der kontinuierlichen Komponenten eines Systems Differentialgleichungen
verwendet[[HenG0]. Auch der Formalismus Statecharts uitetdtierarchische Model-

le [Har87]. Durch die Aufnahme in den UML-Standard ist die Notation pépgéworden

und es existiert eine kommerzielle Werkzeuguntersing [HLN"9Q]. Mit dieser Notati-

on lassen sich jedoch kontinuierliche Systeme nur begrenzt behandeln und die synchrone
Zeittakt-Steuerung erfordert eine komplizierte Semantik.

Die Vorteile der hierarchischen Verifikation von modular gegliederten Modellen —ohne
vorheriges Aufbsen der hierarchischen Struktur — scheinen wegen der impliziten Synchro-
nisation durch das Vergehen der Zeit bei Timed Automata nicht zu Effizienzverbesserung
zu fuhren (siehe auch [ABB01]). Deshalb wird die Semantik desigdlich erforsch-
ten Basisformalismus der Timed Automata genutzt und die modulare Struktur auf eine
"flache” Menge von Timed Automata abgebildetirkie Effizienzverbesserung der Ve-
rifikationsalgorithmen wird die modulare Struktur hier in anderer Weise genutzt (siehe
Abschnitt 3.Buber das statische Variablenordnen). Der ProzeRR de$garfs der hierar-
chischen Struktur wirdFlatteninggenannt und entspricht dem allgemeinen Konzept der
Auflosung von Hierarchie, wie es auch in anderen Bereichen der Softwaretechnik Verwen-
dung findet|[[Mey88, BLSCO1, BLS0O].

2.3.1 Module

CTA-Module bestehen aus einem Automaten und einer Partition der Variablen und Signale
in disjunkte Mengeniir verschiedene Zugriffstypen: nur lesen, exklusives eirdgdtan,
mehrfach einsclimkbar und lokal. Damit beinhaltet das Konzept der CTA-Module dieje-
nigen der neuen Konzepte, die mit der Schnittstellenspezifikation eines CTA-Moduls zu
tun haben.

Definition 2.7 Ein CTA-Modul M = (A, X, X, parys, parx) ist ein Tupel mit:

o A ist ein Timed Automaton.

Y ist die Menge der Signale

X ist die Menge der Variabléh

pars : % — {I,0,M,L} ist eine Partitionierungsfunktioriif Signale. pary'(1)
ist die Menge der Eingabe-Signalpary'(0) die Menge der Ausgabe-Signale,
pary' (M) die Menge der mehrfach einsémkbaren Signale ungary' (L) die Men-
ge der lokal definierten Signale.

parx : X — {I,0,M,L} ist eine Partitionierungsfunktioriif Variablen. pary* (1)
ist die Menge der Eingabe-Variablepgry' (0) die Menge der Ausgabe-Variablen,

3 Im Zusammenhang mit der modularen Struktur und der Unterscheidung zwischen Eingabe-, Ausgabe-,
mehrfach einsclimkbaren und lokalen Synchronisationsmarken wird auch der B&ggiifal verwendet, da
dieser Begriff eher die gdaimschte Intuition des Konzepts hervorruft.

“Die einzige bisher eingéhrte Art von Variablen sind Uhren. &r werden weitere Arten von
Variablen eingefihrt.
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pary'(M) die Menge der mehrfach einsémkbaren Variablen unghary'(L) die
Menge der lokal definierten Variablen.

Diese Komponenten haben die folgenden Axiome Zillexf
1. A.X = ¥ undpary ist total.
2. 0 € X Aparg(o) =1

= VlieA.L: U A.guard(e)) = Val(X)

ec{deA.E | A.sync(d)=oAm(d)=l}
3. A.X = X undpary ist total.

4. v € X Aparx(x) =1
= Vec AFE: x¢ A.reset(e)

Anmerkung: Die Axiome in Definition[2.J legen die Unterscheidung der Eingabe-
Signale und -Variablen von den anderen Signalen und Variablen fest. Zu beachten ist, dal3
Ausgabe-, mehrfach eins@mnkbare und lokale Signale und Variablen durch diese Defi-
nitionen nicht voneinander unterschieden werden. Die Unterscheidung dieser Konzepte
wird erst bei der Betrachtung von CTA-Kompositionen relevant.

Die Definition fur die EingabeSignale(Axiom 2) kann wie folgt interpretiert wer-
den: Rir jedes Eingabe-Signal ist in jedem Zustand des Automaten jederzeit ein mit dem
Eingabe-Signal markierter Zustaridergang erlaubt. In dieser Weise kann der Automat
das Eingabe-Signal nicht einsénken und somit nichtir einen Deadlock verantwortlich
gemacht werden.

Die mehrfach einsclnkbaren Signale und Variablen siridl feden Zugriffsmodus
verfugbar. Sowohl das Modul als auch seine Umgebung kann ein als mehrfach ein-
schiéankbar deklariertes Signal oder eine als mehrfach eias&har deklarierte Variable
in beliebiger Weise einscnken.

Fur EingabeVariablen (Axiom 4) kann die Definition wie folgt interpretiert wer-
den: Der Wert einer Eingabe-Variable darf in keiner der Zustaneigange durch ein
Rucksetzen vémdert werden.

2.3.2 Beispiel: AND-Schaltkreis

Die Strukturierungsiaglichkeiten werden an einem Beispielsystem verdeutlicht: ei-
ne auf MO@—Transistoren basierende integrierte Schaltuingdie AND-Funktion mit

4 Eingangen. Ein Modelliir diesen Schaltkreis, das aus einer Menge einzelner, unstruk-
turierter Automaten besteht, wurdé fdas Werkzeug Kronos benutzt [BMPY97]. Im fol-
genden wird ein modular strukturiertes CTA-Modgit tliesen Schaltkreis vorgestellt. Im
Abschnit{5.4.2 wird dieses Beispiélifeinen Performance-Vergleich mit Kronos benutzt.

MOS'’ steht fur Metall-Oxid-Silizium, der Bauart in der Halbleitertechnikr f(spannungsgesteuerte)
Feldeffekt-Transistoren.
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Legende:
O Variable
() Modul

Automat
O_,O Lesender Zugriff
des Moduls auf die Variable

C}__O Schreibender Zugriff

des Moduls auf die Variable

Abbildung 2.4: Modell der AND-Schaltung.

Abbildung[2.4 illustriert, in welcher Weise das Modell aus verschiedenen Modulen
und Automaten zusammengesetzt ist. In der Abbildung werden die Kommunikationsver-
bindungen zwischen verschiedenen Komponenten in einer Dateitihlidhen Diagram-
mart dargestellt. Das Hauptmodul, welches das Verhalten des logischen AND-Gatters mit
4 Einggdngen modelliert, besteht aus zwei Modul-Instanzen eines NAND-Gatters und ei-
ner Modul-Instanz eines NOR-Gatters. Die Umgebung des AND-Gatters wurde durch
die Uhrp fur den Zeit-Takt und 4 Variableruif die Eingangsbelegungen modelliert. Die
Uhr erkalt den Startwert 0. Wenn der Wert 15 erreicht ist, setzt der AutoesatP diese
Uhr zurick auf 0. Ein Modulinput besteht aus einem Automaten, deihwend der er-
sten finf Zeittakte vonp einmal den Wert einer Eingabe-Variablen, (2, i3, i4) andern
kann. WAhrend der letzten 10 Zeit-Takte bleiben die Eingabe-Variablen andert (sie
sind 'stabil’). Die biraren Variablerol undo2 repfasentieren die Ausgabewerte der zwei
NAND-Gatter undo modelliert den Ausgabewert des NOR-Gatters und somit den Ausga-
bewert der gesamten Schaltung.

Abbildung 2.5: Modell des logischen NAND.

Abbildung[2.5 zeigt die Struktur des Modulgrfein NAND-Gatter NAND). Es be-
steht aus zwei pMOS-Transistoren und zwei nMOS-Transistoren. Der Automarat) (
liest die Ausgabe-Variableout (leitend bzw. nicht-leitend) der Transistoren (mit diesem
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Modul verbunden alsP1, oN1, oP2 undoN2) und entscheidet damit den Ausgabewert
des NAND-Gatters. Das Modulif das NOR-Gatter vedit sich analog.

Ein Modul fur einen nMOS-Transistor erih eine Uhrc und einen Automaten. Ein
solcher nMOS-Transistor (siehe Abbildupg]2.2 auf Sgite 27) braucht zwischen 2 und
3 Zeiteinheiten, um seinen Ausgabewert nach efwetlerung des Potentials am Gate
neu zu belegen. Der Unterschied zum pMOS-Transistors besteht im inversen Ausgabe-
wert und darin, daR der pMOS-Transistoatgstens 4 Zeiteinheiten nach derderung
am Gate mit einer Vé&nderung seines Ausgabewertes reagiert.

Interessante, zu analysierende Fragen zum Verhalten der AND-Schaltung sind: Wie-
viele Transistoren &mnen ihren Zustand gleichzeitig @@mdern? (Die maximale Strom-
aufnahme des Schaltkreises \@ttsich proportional zur Anzahl der gleichzeitigen Um-
schaltvor@nge der Transistoren.) Istin der AND-Schaltung ein Kurzschlaglich? Zur
Beantwortung dieser Fragenussen die erreichbaren Konfigurationen des Modells be-
rechnet undiberpiift werden. Im Abschnift 5.4]2 wirtiber die Performanceresultate f
die Berechnung aller erreichbaren Konfigurationen berichtet, weil diese der Engpal} bei
der Verifikation der Schaltung ist.

2.3.3 Komposition

Um aus einer Menge von CTA-Modulen eine Komposition erzeugermnnén, sind ei-
nige Einschankungen notwendig, die dafsorgen, dafl} die Komposition wiederum ein
CTA-Modul sein kann. Die CTA-Komposition wird in der folgenden Weise als parallele
Komposition von CTA-Modulen definiert.

Definition 2.8 Eine CTA-Komposition € = (M, X, X, pary, parx) ist ein Tupel mit:
e )M ist eine endliche, nicht leere Menge von CTA-Modulen.

e Y ist eine endliche Menge von Signalen.

X ist eine endliche Menge von Variablen.

pars, : ¥ — {I,0,M,L} ist eine Partitionierungsfunktiorif Signale.
e parx : X — {I,0,M,L} isteine Partitionierungsfunktioruf Variablen.

Die Komponenten haben die folgenden Axiome Zillerf:

1. Explizite Zugriffstypeniir Signale:
pars, ist total.

2. Kommunikatioriilber gemeinsame Signale:

VMM EM - MAM =MENM.ECY
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3. Unsichtbarkeit der lokalen Signale der Module:

VM e M : Mparg' (L)NE =0

4. Benutzung von Eingabe-Signalen der Komposition durch Module:

VM € M : parg (1) N M.X C M.pars' (1)

5. Benutzung von Ausgabe-Signalen der Module:

e : M.par'(0) NM.E C Mpary (1)
VMM eM:M#FM = ( A M.pCLTil(O) N (pargl(l) UpCLTil(M)) =0

Analoge Axiome geltefif X undpary.

Anmerkung: Im folgenden werden die Axiome verbal beschrieben:

1. Die Mengenpars,'(I), pars'(0), pars (M) und pars'(L) sind eine Partition der
MengeX..
Die Mengenpary' (1), pary'(0), pary' (M) und pary' (L) sind eine Partition der
MengeX.

2. Elemente vonV/ durfen nuriiber Elemente vol und X kommunizieren.

3. Die lokalen Signale und Variablen verschiedener Module sind verschieden. Die lo-
kalen Signale und Variablen eines CTA-Modutsken aul3erhalb des CTA-Moduls
nicht benutzt werden.

4. Eingabe-Signale und -Variablen der CTA-Komposition werden in den Modulen aus
M nur als Eingabe-Signale bzw. -Variablen benutzt.

5. Ausgabe-Signale eines CTA-Modul@rien in der Umgebung des CTA-Moduls nur
als Eingabe-Signale verwendet werden. Diese Ausgabe-Sigrisieemin der ent-
haltenden CTA-Komposition entweder als lokal oder als Ausgabe-Signal deklariert
sein. Analoge Aussagen geltdir die Ausgabe-Variablen.

Diese Definition @ir die CTA-Kompositionen end#it einige der wichtigsten Konzepte
der vorliegenden Arbeit. Sie erlauben es, ein System in Subsysteme zu unterteilen und so
die modulare Struktur eines Systems explizit zu machen, und sie enthalten den Kern der
Konzepte zur Differenzierung unterschiedlicher Zugriffsarten von Signalen und Variablen.
Bisher fehlt noch die Mglichkeit zur Definition von hierarchischen Systemen. Dies
erlaubt die Definition eines CTA-Moduls, daguivalent zu einer gegebenen CTA-
Komposition ist. Die Automaten der Module einer Kompositiamken semantisch zu
einem Automaten kombiniert werden. Diggft zu einem einzigen CTA-Modul, das der
CTA-Komposition entspricht. Zuchst wird eine Konstruktionsfunktion definiert, die aus
der CTA-Komposition ein Tupel definiert, von dem anschliel3end behauptet wird, daf’ es
ein CTA-Modul ist.
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Definition 2.9 Die Funktion ctamod bildet jede CTA-Komposition auf eine “flache”,
d. h. von Hierarchie freie, Struktur ab. Sieine CTA-Komposition. Dann igtamod(C)
das Tupel A, X, X, pars, parx ) mit:

o A =def H M.A
MeeC.M

L IDY =def U M.X
MeC.M

e pars : ¥ — {I,0,M,L} istin der folgenden Weise definiert:

I
0

0)=1 & Cuoparg(o

=0 & C.parg(o

( (o) =
(o) (0) =

— parg(c) =M < C.parg(o) =M
(0) =L & C.parg(o) =

L V o & dom(C.pary)

e X undparx werden analog z& undparys, konstruiert.

Anmerkung: Die Menge der lokalen Signale und Variablen des der gegebenen CTA-
Komposition entsprechenden Tupels besteht aus den lokalen Signalen und Variablen der
CTA-Komposition selbst und aus allen Signalen und Variablen der enthaltenen Module,
die nicht in der Schnittstellendefinition der CTA-Komposition auftreten (z. B. lokale Si-
gnale und Variablen der enthaltenen Module).

Um den Produktautomateiirfdie gesamte Komposition zu erhalten, muf3 das Produkt
aller Automaten aus den enthaltenen Modulen gebildet werden.

Das durch die Funktiortamod zu einer CTA-Komposition definierte Tupel ist ein
CTA-Modul:

Satz 2.1 SeiC eine CTA-Komposition. Dann igtamod(C) = (A, X, X, pars, parx) €in
CTA-Modul.

Beweis: Zu zeigen ist, daf? das durch die Funktioamod(C) erzeugte Tupel die vier
Axiome der Definitiorj 2.]7 eifllt und somit ein CTA-Modul ist. Im folgenden werden die
einzelnen Axiomeir CTA-Module nacheinander bewiesen:

1. Die von der Definitiofi 2]7 (Axiom 1) eines CTA-Moduls geforderte Bedingting
A.Y ist erfullt, da fur jedes ModulM € C.M nach der Modul-DefinitiorM.X =
M.A.X gilt, nach der Definition der Funktiottamod(C) (Punkt 2) alle Signale in
Y enthalten sind und der Produktautomat zweier Automdteand.A, alle Signale
ausA;.X U.A,.X im Alphabet hat.

pars, ist total, da nach Axiom 1 der Definitign 2.8rf CTA-Kompositioner€.pary,
total ist und bei der Konstruktion alle weiteren Signale dem \Wetigeordnet wer-
den.
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2. Das zweite Axiom fordert, dafkif A gilt:

Vo € parg'(1): VI€A.L:

A.guard(e) | = Val(A.X)
ec{deA.E | A.sync(d)=cAm1(d)=l}

Nach Axiom 4 und 5 aus Definitidn 2.8knen Eingabe-Signale der Komposition
innerhalb der Module nur als Eingabe-Signale benutzt werden.

Nach Axiom 2 von Definitiof 2]7 giltiir jedes ModulM € C.A/:

Vo € Mparg'(1): Vi€ M.A.L:

M.A.guard(e) | = Val(M.X)
e€{deM.A.E | M.A.sync(d)=cAm1(d)=l}

Durch die Funktiorctamod wird der Produktautomat der einzelnen Automaten der
Module vonC konstruiert. SelC.M = {M,,...,M,} die Menge der Module in

der KompositionC. Die Konstruktion des Produktes einer Menge von Automaten
erfolgt durch die wiederholte Produktbildung zweier Automaten. Deshalb wird die
Produktbildung zweier Automaten betrachtet und induktiv auf das Produkt mehre-
rer Automaten geschlossen. S&j der bisher konstruierte Produktautomat. Ent-
sprechend Definitio.6 sindif den ProduktautomateA, . ; = A || Mgi1.A

zwei Ralle zu betrachten. Sei € C.pary'(I) das betrachtete Eingabe-Signal,
(I1,13) € Ags1.L der betrachtete Zustand und o. B. d.cdAc Aj.X.

Fall 1: o ¢ M;.1.A.X. Nach Definitior] 2.6 existiertlir jedes(l;, o, p1,Y3,1}) €
Ay.E ein Ubergang((ly,1y), o, ¢1, Y1, (I}, 12)) € Apei.E. Damit bleibt die
Eigenschaft erhalten und die Disjunktion deagtiter ergibt die volle Menge:
SeiV = {V;,...,V,} eine Menge von Belegungsmengen mit:

V = {extend([p], Ars1.X) | (11, 12),0,0,Y, (11, 1)) € Ag1.E}.
Danngilt: |J V= Val(Aks1.X).

Fall2: ¢ € Mg AL Dann existiert nach Definitior] 2.60f jedes

(I1,0,01,Y1,1}) € Ag.E und jedes(ly, 0,99, Ys,05) € M1 AE ein
Ubergang((11,1s), 0,1 A 2, Y1 U Ys, (I5,15) € Appr.E. SeienV! =
{Vir, . Vi E v ={VE, ..., V2 undV = {V4,...,V,} Mengen von Be-
legungsmengen mit:
V1= {extend([p1], Ary1.X) | (11, 0,01, Y1, 1) € Ar.E},
V2 = {extend([p2], Ary1.X) | (Lo, 0, o, Yo, 1) € My, 1. A.E} und

X)|3

V= {extend([¢ |, Aps1.X) | I((l1,12),0,0,Y, (11, 15)) € Apy1. B}
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Es gelten
U V' = Val(Ar11.X) (wegen Induktionsanfang) und

i€{1,....,n2}

U V2 = Val(Ar1.X) (wegen Axiom 2 von Definitio? und
dac Eingabe-Signal von Modul{, ., ist). Aus

U v - U vy

3. Die dritte Bedingung ergibt sich analog zur 1. Bedingung aiictvéariablen.

4. Es wird gefordert, dal’ der Wert einer Eingabe-Variable nicténeert werden darf,
d. h. in den Mengen defickzusetzenden Uhren darf keine Uhr aus'(I) vor-
kommen. Bei jedem ModuM € C.M durfen dem vierten Axiom von CTA-Modul
zufolge inM.A.reset(e) keine Uhren audl.pary' (I) vorkommen. Da die Menge
C.pary' (I) nach Axiom 4 und 5 der Komposition nur Eingabe-Variablen %i6n
enthalt, ist diese Forderung auctirfctamod(C) erfullt.

Damit wurden alle Forderungen der Definitjon|2. 7ditfund es folgt die Behauptung
von SatZ 211. O

2.3.4 Instanziierung

Viele Systeme enthalten mehretenliche Komponenten.iif die Modellierung von Syste-
men ist es daher oft hilfreich, Module von einer bereits modellierten Komponente, einem
"Schablonenmodul”, abzuleiten. Dafwird das Konzept der Instanziierung angeboten,
das es errglicht, die Komponenten einer CTA-Komposition von bereits existierenden,
sogenannten Schablonenmodulen abzuleiten.

Definition 2.10 Eine CTA-Instanziierung ist ein Tupell = (M, X, X, identy;, identx )
mit:

e M ist das instanziierte CTA-Modul.
e Y ist die Menge der Signale der Instanziierung.

e X ist die Menge der Variablen der Instanziierung.
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e identy : M.X — X ist eine totale Identifikationsfunktion, die jedem Signal %n
ein Signal aus: zuordnet. idents;, muld verschiedenen Signalen des instanziierten
CTA-ModulsM verschiedene Signale adszuordnen {dent ist injektiv):

Va,a' € dom(ident) : a # o' — ident(a) # ident(a’)

e identy : M.X — X ist analog zuidenty, definiert.

SeiA ein Automat und seiefi; und fx zwei Identifikationsfunktionen mitom ( f) =
A3 unddom(fx) = A.X. Die Ersetzung von Signalen bzw. Variablen inA durch fs
bzw. fx wird als replace(A, fs, fx) bezeichnet. Das Ergebnis ist der Automat, der aus
A entsteht durch das Ersetzen aller Signale bzw. Variablen des Definitionsbereiches von
fs bzw. fx durch den jeweils von der Funktiofy; bzw. fy zugeordneten Wert. Diese
Ersetzung wird in allen Rdikaten @ir die Invarianten und \&thter des Automaten sowie
fur die Mengen derickzusetzenden Uhren vorgenommen.

In der gleichen Vorgehensweise wie bei Komposition wird st einectamod-
Funktion definiert, die aus einer Instanziierung ein Tupel erzeugt, von daterspe-
hauptet wird, dal3 es ein CTA-Module ist.

Definition 2.11 Sei J eine CTA-Instanziierung.  Dann isttamod(J) das Tupel
(A, X, X, pars, parx) mit:

o A =4 replace(J.M.A, T identy, J.identy)
o ¥ = ran(J.identy)

e FUrpary : 3 — {I,0,M L} gilt:
Vi € {I,0,M,L} : pars'(i) = ran(J.idents |y ntpar—1(:))

e X undparx werden analog z& undpars, konstruiert.

Anmerkung: Die Funktionctamod interpretiert eine CTA-Instanziierung als ein CTA-
Modul. Mit Unterstitzung dieser Interpretationsfunktiodrknen kompatible Mengen von
CTA-Instanziierungen als Komponenten einer CTA-Komposition benutzt werden.

Die Funktion ctamod definiert ein CTA-Modul zu einer gegebenen CTA-
Instanziierung:

Satz 2.2 SeiJ eine CTA-Instanziierung. Dann istamod(J) = (A, X, X, pars, parx ) ein
CTA-Modul.

Beweis: DaJ.identy; undJ.identy injektiv sind, sindpars, und paryx Funktionen
und somit sind die Mengepurs' (1), pars'(0), pars' (M), parg* (L) pary' (1), pary'(0),
pary' (M) undpary' (L) als disjunkte Mengen konstruiert worden. Die Umbenennung von
Automaten-Komponenten verletzt keine der in Definifior] 2.7 aufige&n Bedingungen.

0

Der Namectamod benennt zwei verschiedene Funktionen, die beide CTA-Module er-
zeugen. Die erste Funktionen liefert ein CTA-Modul zu einer gegebenen Komposition, die
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zweite liefert ein CTA-Modul zu einer Instanziierung. Durch diese Funktiorigm&n —
wo immer es bei der Modellierung sinnvoll und hilfreich erscheint — CTA-Instanziierungen
oder CTA-Kompositionen anstatt explizit definierter CTA-Module benutzt werden.

Eine andere Anwendung detamod-Funktionen ist die Festlegung der Semantik.
CTA-Kompositionen und CTA-Instanziierungen werden als CTA-Module interpretiert.
Der Automat eines Moduls wird mittels einer Funktipfi als markiertes Transitionssy-
stem interpretiert; di&emantik eines CTA-ModulsM ist gegeben durch die Semantik
des enthaltenden AutomatefidM] = [M.A]. Somit ist das einzige semantisch nicht
reduzierbare Konzept, das hier eingaft wurde, die Unterteilung der Signale und Varia-
blen eines Automaten in Eingabe-, Ausgabe-, mehrfach eiaskbare und lokale Kom-
ponenten. Im folgenden Abschnitt wird daher unter Semantik immer die Semantik ei-
nes Automaten verstanden. Es werden verschiedene Interpretativiieméd Automata
austihrlich dargestellt.

2.4 Interpretationen von Timed Automata

Verschiedene Anforderungen der algorithmischen Verifikation machen die Definition ver-
schiedener Semantiken notwendig. Spur-Semantik und Erreichbarkeitssemantik bilden als
letzte Voraussetzungjf die algorithmische Verifikation den Abschlufd des Abschiitksr
Semantiken.

Ein Algorithmus fir die Erreichbarkeitsanalyse bleibt korrekt, solange er eine Seman-
tik benutzt, die bzgl. der erreichbaren Zarstieaquivalentzur kontinuierlichen Semantik
ist. Da es bei der Erreichbarkeitsanalyse um die Erreichbarkeit voaaesh der Au-
tomaten geht, kann die Bedeutung eines Timed Automaton auch als Menge der erreich-
baren Zusinde betrachtet werden. \Von einer Transitionssystem-Semantik eines Timed
Automaton kann die Erreichbarkeitssemantik abgeleitet werden. Wird zum Zweck einer
effizienteren algorithmischen Analyse eine neue Transitionssystem-Senianfiknfed
Automata benutzt, so darf diese neue Semaiitileinen Timed Automaton nicht zu einer
anderen Erreichbarkeitssemantilafen.

In den rachsten Abschnitten wird eine Erreichbarkeitssemantik formalisiert, die Klasse
der abgeschlossenen Timed Automata wird eiiagefund eine darauf basierende ganz-
zahlige, endliche Transitionssystem-Semantik definiert. UBethinaus wird bewiesen,
dal dieses neue Transitionssystem zur gleichen Erreichbarkeitssemantik wie die kontinu-
ierliche Semantikiihrt.

2.4.1 Semantik I: Kontinuierliches Transitionssystem

Die Bedeutung eines Timed Automaton wird dadurch definiert, dal’3 ihm ein markiertes
Transitionssystem zugeordnet wird. Die Konfigurationsmenge eines solchen Transitions-
systems ist im allgemeinen nicht endlich.

Im folgenden werden Transitionssysteme in allgemeiner Form eihgefind darauf
aufbauend die traditionelle Transitionssystem-Semantik der Timed Automata vorgestellt.
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Definition 2.12 Ein markiertes Transitionssystem(kurz: Transitionssystem) ist ein Tu-
pel (Q, Q°, 3, —) mit den folgenden Komponenten:

e () ist eine (ndglicherweise unendliche) Menge vidanfigurationen.
e Q¥ C () ist eine Menge vomitialkonfigurationen .
e Y ist eine Menge voMarken.

e — C () x X x(isteine Menge voiliransitionen.

Das System startet in einer der Initialkonfigurationen und kann seine Konfiguration
vong nachg’ mit der Markea wechseln, fall§q, a, ¢') € — (auch als; = ¢’ geschrieben).
q — ¢’ wird geschrieben genau dann, wens> ¢ fur eine Markez gilt.

Definition 2.13 Die kontinuierliche Transitionssystem-Semantik [A]. eines Timed
Automatond = (L, L°, X, ¥, I, F) ist das markierte Transitionssystémx Val(X ), L°x
{v°}, X UR,, —), wobei— zwei Arten von Transitionen erét:

e Zeit-Transitionen:
Fur (1,v), (I,v') € L x Val(X) unds € R, gilt (1,v) > (I',v'),
gdw.l’ =1,v' = v +9,v € [I(I)] undv’ € [I1(1)].

e Diskrete Transitionen:
Fur (I,v), (I',v") € L x Val(X) unda € X gilt (1,v) = (I';,0'),
gdw. ein(l, a, ¢, Y,1l') € E existiert mitv € [¢] undv’ = v[Y := 0].

Anmerkung: Fur alle Uhrenbedingungen € ®(X) gilt die Aquivalenz der folgenden
zwei Aussagen:

e “ve [p]undv+d € [p]” und
e “firalled e Rmit0 < &' < 6 gilt v+ 0" € []".

Dies ist der Fall, weil als Uhrenbedingungen nur Konjunktionen erlaubt sind.

2.4.2 Semantik Il: Erreichbare Zustande

Beim Nachweis von Sicherheitseigenschaften per Erreichbarkeitsanalysabeioiift,

ob eine bestimmte Menge von Kontrollzastlen von den Initialzughden aus erreicht
werden kann. Die Erreichbarkeitssemantik ist die Menge aller erreichbaren Kontroll-
zustinde. Sie sagt aus, dal3 zwei Modelle dann die gleichen Erreichbarkeitseigenschaften
erfullen, wenn die Erreichbarkeitssemantikiuivalent sind. So haben z. B. das Transi-
tionssystem der kontinuierlichen Semantik (siehe Abschnitt]2.4.1) und das Transitionssy-
stem der ganzzahligen Semantik (siehe folgenden Abs¢hniti 2i#.8)rfen bestimmten
Automaten dieselbe Erreichbarkeitssemantik. Es wird dls@ihen Timed Automaton
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A und eine zur algorithmischen Analyse verwendete Seméujtilgefordert, daR die Er-
reichbarkeitssemantikefn] , Ubereinstimmen{[A].], = [[A],] - Damit ist dann eine
Semantik (wie z. B[.],), die eine effizientere algorithmische Verifikation émticht,
fur alle Analysen gerechtfertigt, welche sich auf die Menge der erreichbarebnﬁ@t
stutzen.

Im folgenden werden Konfigurationsfolgen und erreichbare Konfiguratioimegrif
Transitionssystem definiert.

Definition 2.14 Sei§ = (Q,Q° X, —) ein markiertes Transitionssystefiyy, q1, ..., qx)
eine endliche Folge von Konfigurationen,, o1, ...,06-1 € £, o € Q° undq; = gisq
furalle: € {0,1,...,k — 1}. Dann ist(qo, ¢1, ..., &) (Kurz: (g;)o<i<x) €ineKonfigura-
tionsfolgevon§. Run(8) bezeichnet die Menge aller Konfigurationsfolgen ¥onDie
Konfigurationgy ist erreichbar. Reach(8) bezeichnet die Menge der erreichbaren Konfi-
gurationen vord. Fur ¢, t; € Nwird die Konfigurationy, erreichbar zwischen Zeit und
Zeitt, genannt, fallg; < 3., 0, < to, wobeil = {j |0 < j < k,0; € (XNR,)} die
Menge aller Indizes der Zeitmarken vy, o1, ..., 01 } ist. Reach(8)(t1,t2) bezeichnet
die Menge der Konfigurationen, die zwischen Zgiindt, erreichbar sind.

Da fur die Verifikation von Sicherheitseigenschaften die Menge der erreichbaren
Zus@nde von entscheidender Bedeutung ist, bzw. die Bedeutung eines Timed Automaton
gerade in der Menge der erreichbaren Zusde liegt, kannifr eine Transitionssystem-
Semantik zu einem Timed Automaton eine abstraktere Semantik angegeben werden: die
Erreichbarkeitssemantik.

Definition 2.15 Sei A ein Timed Automaton und[A]. seine kontinuierliche
Transitionssystem-Semantik. Ein (Kontroll-) Zustand= A.L ist erreichbar, falls
eine Uhrenbelegung € Val(A.X) mit (I,v) € Reach([A].) existiert. Die dem
AutomatenA und der Semantilf.] . zugeordneteErreichbarkeitssemantik [[A]]
ist die Menge der erreichbaren Zaside vonA beiiglich des Transitionssysterfid] ..
Formal: [[A].]z = {l|3v: (I,v) € Reach([A].)}.

Definition 2.16 Das Erreichbarkeitsproblem fur Timed Automata besteht darinjrf
einen gegebenen Timed Automatgn und einen Zustandr zu entscheiden, ob

Definition 2.17 Zwei  Transitionssystem-Semantikerj.], und [.], sind zu-
standsaquivalent (erreichbarkeitgquivalent) @r einen Timed Automatol genau
dann, wenr[A],], = [[AL], gilt

Die reellwertigen Uhrenbelegungeiihren beim kontinuierlichen Transitionssystem
immer zu einer unendlichen Konfigurationsmenge. Deshalb wird im folgenden eine Dis-
kretisierung und Begrenzung dieses kontinuierlichen Zustandsraumes benutzt; es wird ei-
ne ganzzahlige Transitionssystem-Semantik definiert. Begonnen wird mit dahk&ing
der abgeschlossenen Timed Automata, einer Klasse von Timed Autoiirateg flie ganz-
zahlige Semantik zustariguivalent zur herimmlichen Semantik ist. Abschlie3end wird
dieseAquivalenz bewiesen.

6Dariiberhinaus et die ganzzahlige Semantik auch abgeschlossene Uhrenbedingungen.
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2.4.3 Semantik lll: Ganzzahliges Transitionssystem

Abgeschlossene Timed Automatarir die angestrebte BDD-basierte Verifikation ist eine
Diskretisierung der Zeit erforderlich. Das kontinuierliche Vergehen von Zeit wird ersetzt
durch diskrete Zeitschritte, wobei nur endlich viele diskrete Regntanten einer unend-
lichen, dichten Menge von Uhrenbelegungen betrachtet werden. Dieses Vorgehen wurde
von Gollu et al. durchAquivalenz-%itze gerechtfertigt [GPV94]. Weiterhin wurde beob-
achtet [AMP98], dal3 es bei der Erreichbarkeitsanalyse der sogenannten abgeschlossenen
Timed Automata geingt, nur ganzzahlige Uhrenbelegungen zu betrachten. Die Uhrenbe-
dingungen der abgeschlossenen Timed Automata sind voneinandeaugaphbnd ent-

halten keine strikten Relationsoperatorenund >).

Diese Arbeiten werden im folgenden erweitert, indem gjarzzahlige Semantfkir
abgeschlossene Timed Automata formal definiert und\digivalenz zur herimmlichen,
kontinuierlichen Semantik bewiesen wirfd [BNO1, BNOO]. Diquivalenz bezieht sich
darauf, dafl3 in dieser Semantik die gleichen diskretenana&t des Automaten erreicht
werden wie in der heikmmlichen, kontinuierlichen Semantik. Deshalb kann bei der Er-
reichbarkeitsanalyse auf diese Raggntation zuirckgegriffen werden.

Eine zur kontinuierlichen Semantik zustaadsivalente Diskretisierung der Zeit exi-
stiert fur alle Timed Automata [GPV94]. Jedoch wird hier eine Einadkung auf die
Teilklasse der abgeschlossenen Timed Automata vorgenommen, um eine Diskretisierung
anwenden zud&nnen, die einerseits besonders einfach ist und andererseits eine effiziente
Erreichbarkeitsanalyse etiglicht. Fir DBMs undahnliche Datenstrukturerffirt dies
nicht zu signifikanten Performance-Verbesserungen. Diese E#rdalnmg ist technischer
Natur, und es sind noch keine Beispiele innerhalb des vorgesehenen Anwendungsgebie-
tes der Fertigungsanlagen und Realzeit-Algorithmen bekainmdjé es kompliziert are,
Modelle mit rein abgeschlossenen Uhrenbedingungen und ganzzahligen Konstanten zu
konstruieren.

Definition 2.18 Abgeschlossene Timed Automataind Timed Automata nach Definiti-
on[2.4, die nur solche Uhrenbedingungetbeinhalten, die von der Grammatik

p=x<clz>cleNg]|true| false

erzeugt werden, wobei € X undc € N, d. h. die Relationerc und > sind nicht
erlaubt.

Der Produktautomat zweier abgeschlossener Timed Automata ist wieder abgeschlos-
sen. Fir abgeschlossene Timed Automata ist es ausreichend, bei der Berechnung der
erreichbaren Zuande nur ganzzahlige Uhrenwerte zuilidsichtigen. Er eine Menge
von UhrenX ist die Menge aller ganzzahligen Uhrenbelegungeh (X ) definiert als die
Menge der totalen Funktionen vafi nachN.

Fur einen Timed Automatord mit einer Uhrz bezeichnetC,(z) die gidfite Kon-
stante, mit der in einer Uhrenbedingung voA verglichen wird. fr v € Val;(X)
und 6 € N ist v @ § diejenige Uhrenbelegung voX, die jeder Uhrz den Wert
min (v(z) + 0, Ca(x) + 1) zuordnet. Die Definition der ganzzahligen Semantik kann ana-
log zur Definition der kontinuierlichen Semantik erfolgen.
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Im folgenden wird nicht nur die Definition einer ganzzahligen Semantik angegeben,
sondern auch ein formaler Bewei¥ fdie Aquivalenz bzgl. der Erreichbarkeitssemantik
erbracHfl

Definition 2.19 SeiA = (L, L°, X, %, I, E) ein abgeschlossener Timed Automaton. Die
ganzzahlige Semantik (1-diskrete Semantik).A], von A ist das Transitionssystem
(L x Val;(X),L° x {v°}, ¥ UN, —;) mit den folgenden Transitionen:

e Zeit-Transitionen:
Fir (1, v), (m,w) € L x Val;(X) undd € N gilt (1,v) > (m, w)
gdw.l =m,w =v @ d,v € [I(I)] undw € [I(I)].

e Diskrete Transitionen:
Fur (I,v), (m,w) € L x Val;(X) unda € ¥ gilt (I,v) 57 (m,w)
gdw. ein(l, a, ¢, Y, m) € E existiert mitv € [¢] undw = v[Y := 0].

Die Begriffe aus Definitiof 2.15dnnen analog auf die ganzzahlige Semantik ange-
wendet werden.

Um die Zustandaquivalenzder ganzzahligen und der kontinuierlichen Semantik zu
beweisen, wird iir einen Timed Automatorl mit der Menge von UhrerX die Rela-
tion = C Val(X) x Val;(X) definiert, die jeder kontinuierlichen Uhrenbelegung ihre
moglichen ganzzahligeReprasentantenzuordnet. arv € Val(X) undv’ € Val;(X)
gilt v > ¢/, gdw. einy € R existiert mit0 < v < 1, so da3 fir jede Uhrz € X gilt:

a) v'(z) — 1+~ <wv(z) <'(x)+yoder
b) v'(z) — 14+ v < v(x)undv'(z) = Cy(z) + 1.

Somit istv’ ein Repésentant von, falls v* ausv durch ein Abrunden aller Uhrenwer-

te mit einem gebrochenen Teil unterhalb oder gleich einer bestimmten Grenze und ein
Aufrunden aller Uhrenwerte mit einem gebrochenen Teil oberhalb dieser Grenze entsteht.
Die zweite Bedingung der Definition sémnkt den Wertebereich der Ré&gentanten auf

den MaximalwertC'4(x) + 1 ein. Dies geigt, um die entscheidende Eigenschaft der
Repisentantenrelation sicherzustellen: Wenn eine kontinuierliche Uhrenbelegeing

ne Uhrenbedingung voA erfullt, dann erfillt auch der ganzzahlige Rejsentant diese
Uhrenbedingung. Zur lllustration der Ré&gentantenrelation ist in Abbildupg P.6 auf der
nachsten Seite die Menge der reellen Uhrenbelegungen dargegtalie fler ganzzahlige
Punkt(2,2) ein Repésentant ist.

Beweise {ir die Zustandaquivalenzder ganzzahligen Semantik zur kontinuierlichen
Semantik @ir andere Formalismen als Timed Automata sind in der Literatur zu fin-
den [Pop9l, HMP22, AMP98]. Der BeweiarfTimed Automata benutzt das folgende
Lemma.

“Auch wenn es dabei um technische Details geht, ist dieser Beweis wichtig. So wurde z. B. in einer be-
kannten Publikation eine Diskretisierung ohne Beweis der Korrektheit vorgeschlagen [BIMPY97], die sich
bei genauerer Betrachtung als nicht&adig erweist (siehe Abbildufig 2.8 auf S¢it¢ 47 das Gegenbei-
spiel).
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Abbildung 2.6: Menge der kontinuierlichen Uhrenbelegungen, die von der ganzzahligen
Uhrenbelegung (2, 2) repsentiert wird.

Lemma 2.3 SeiAd = (L, L° X, %, I, E) ein abgeschlossener Timed Automaton mit der
kontinuierlichen SemantikA], = (L x Val(X),L° x {+°},¥ U R4, —¢) und der
ganzzahligen Semanfk], = (L x Val;(X), L% x {v°},3 U N, —). Dann gilt:

1. Seien(l,v), (l,w) € L x Val(X),6 € R, und es geltgl, v) RN (I,w). Dann
existiert fir alle v’ € Val;(X) mitv > o' eind’ € N und einw’ € Val;(X), so daf3

(1,0") i[ (l,w") undw > w' gilt.

2. Seien(l,v), (m,w) € L x Val(X),a € ¥ und es geltdl,v) ¢ (m,w). Dann
existiert tir alle v’ € Val;(X) mitv = o' einw’ € Val;(X) so daR(l,v") =,
(m,w") undw > w' gilt.

Bevor der formale Beweis des Lemmas gegeben wird, erfolgachst eine intuitive
Beschreibung der ersten Aussage des LemmasgirDarfd das Beispiel von Abbildurig 3.7
auf der rachsten Seite betrachtet, welches eine Transition de©Zeid.8 von (0.8, 1.3)
zu (1.6,2.1) zeigt. Der ganzzahlige Punkt, 1) ist ein Repasentant des Startpunktes
(0.8,1.3) fur z. B.y = 0.6.

Wird von (0.8,1.3) zu (1.6, 2.1) Ubergegangen, dann ist der Putkb, 2.0) der erste
kontinuierliche Punkt, der nicht vofi, 1) repasentiert wird. Die Punkte ab unmittel-
bar nach(1,1.5) bis zum Endpunkt1.6, 2.1) sind durch(2, 2) reprasentiert. Wird’ = 1
gewahlt, resultiert dies in einer Transition voh 1), einem Repiisentanten des Startpunk-
tes(0.8,1.3), zu einem Re@rsentanten des Endpunktéss, 2.1).

Allgemein gilt, dal’ der Endpunkt déf-Transition ein Regsentant des Endpunktes
dero-Transition ist, falls)’ = [§ + ] gewahlt wird.

Beweis: Aussage 1 des Lemmas: Edissen die beidendfe der Definition von
> unterschieden werden. Sé&i € Val;(X), v > ¢'. Dann existiert entsprechend der
Definition der Relation- einy e Rmit0 < v < 1, so dal3 fir allex € X gilt:
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Abbildung 2.7: Diskretisierung und Regsgentanten.

Falla)v'(z) + v+ 0 < Ca(x) + 1:
V() -1+ < wvx) < o(x)+7.
Weil w = v + 9, gilt das folgendeiir allex € X:
V() —14+~v4+0 < w(x) < d(z)+vy+06.
Seid’ = |0 +v] undw’ =o'+ ¢'. Dann gilt fur allex € X:
w(z)—d —-1+v+0 < wx) < W(zr)—0§+vy+9.
Da0 <~y 40— ¢ < 1, impliziert diesw > w'.

Fallb)v'(z) + v+ > Ca(x) + 1:
Ausd’ = [§ +v] undw’ =o' @ ¢’ folgt analog zu Fall a)
w(z)—0 —1+~v4+0 < w(z),
und damitw > w'.
Weil v und w die Invariantel(l) erfullen, undv > ¢ undw > w’ gelten, kann
geschluf3folgert werden, dafdundw’ die Invariantel([) erfullen. Somit gilt(/, v") LR
(I, w").

Aussage 2 des Lemmas: Aufgrund der Definition der kontinuierlichen Semantik exi-
stiert ein(l,a,p,Y,m) € Emitv € [¢] undw = v[Y := 0]. Seiv’ € Val;(X),v = v
Dann giltv" € [¢], weilv € [¢]. v = v impliziertv[Y := 0] = o'[Y := 0]. Wird w’
aufv’[Y := 0] gesetzt, folgt Aussage 2. O

Satz 2.4 Fur jeden abgeschlossenen Timed Automatailt [[A] -], = [[Al,]z-

Beweis: SeiA = (L, L° X ¥, I, E) ein abgeschlossener Timed Automaton mit der
kontinuierlichen SemantiRA], = (L x Val(X),L° x {+°},X U Ry, —¢) und der
ganzzahligen Semantfid], = (L x Val;(X), L% x {+°}, ¥ U N, —).

Als erstes wird[[A] ]z < [[A],] bewiesen. Es wird per Induktidiberk gezeigt,
daf fir jede Konfigurationsfolg€(ly, vo), (I1,v1), ..., (I, vx)) in Run([A],) eine Konfi-
gurationsfolg€(lo, v(), ({1, v}), ..., (Ik, vy,)) In Run([A],) existiert, so daf; > v; fur alle
ie€{0,1,..., k} gilt.
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Induktionsanfang: Nach der Definition einer Konfigurationsfolge gilte L° und
vg = v°. ((lp, v")) ist ebenfalls inRun([A],), undv, = v° gilt.

Induktionsschritt: Es ist zu zeigen, daf3 einc X U N und einv;; mit v, > v,
existiert, so daf§l;, v}) i/q (lit1,v;,,). Die Induktionsbehauptung stellf - v; sicher
und daB ei € X UR, mit (I;, v;) %r (lir1, vir1) existiert. Die Behauptung des Satzes
folgt aus Lemma 2]3, Aussage 1, fallss R, und aus Aussage 2, fallse >. Damit ist
der Induktionsbeweis abgeschlossen.

[[A] 15 € [[A] ] s folgt direkt aus der Definition der Semantik. O

Unzulassige DiskretisierungenBei der Diskretisierung von allgemeinen Timed Au-
tomata ist die Schrittweite der Diskretisierung immeraifudig von der Anzahl der Uhren,
die vom Automaten benutzt werden. Um dies zu zeigen, wird im folgenden eine diskrete
Semantik definiert, die auf einer Schrittweite vpfiir einen festen We# beruht. Im An-
schlufd daran wird nachgewiesen, dal3 diese Semamtii¢ Erreichbarkeitsanalyse nicht
zulassig ist.

Definition 2.20 SeiA = (L, L°, X, %, I, F)) ein Timed Automaton. BezeichNg fiir alle

k € N, k> 1 die Menge{+ | i € N}. Fur eine Uhrenmeng& sei die Menge deg-
diskreten UhrenbelegungeViulp, (X) definiert als die Menge der totalen Abbildungen
von X nachNj.

Fir eine Schrittweite mitk € N, k > 1 ist die ;-diskrete Semantik[A], von.A das
Transitionssyster(. x Valp, (X), L° x {v}, ¥ UN, —p, ) mit folgenden Transitionen:

e Zeit-Transitionen:
Fur (I,v) € L x Valp, (X), 6 € Ny gilt (I, v) 2p, (I,v+0),
gdw.v € [I())] undv + 6 € [I(1)].

e Diskrete Transitionen:
Fur (I,v) € L x Valp, (X), (,a,¢,Y, ') € Eqilt (I,v) Zp, (I',v]Y :=0]),
gdw.v € [¢].

Satz 2.5 Fir jede Schrittweitg} mitk € N, k > 1 existiert ein Timed AutomatoA mit
zwei Uhren, so daB gilfA] [z # [[Alp, ]z

y<l
y<lI y<lI y<lI x>k
y'=0 y'=0 y'=0

Abbildung 2.8: Gegenbeispieilf die%-diskrete Semantik.

Beweis: Fur den Timed Automaton in Abbildund 2.8 ist der Zu-
stand /., bei kontinuierlicher Semantik erreichbar, zum Beispiel durch die Konfi-

9urati0n8f0|96<(lo,{(96,0), (,0)}). (o, {(=, 55): (. 5551, (A, 555), (3,00}, ..y
(lka {(l’, %)7 (ya ]Iz_i;)})’ (lkJrla {(l’, %)7 (ya I]z_i;)})) .
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Bei der%-diskreten Semantik ist in jeder erreichbaren Konfiguration mit dem Zu-
standl;, der Wert der Uhrr hochstens™2%*=1 " also Kieiner alsi. Der Zustandy

ist damit nicht erreichbar. O

Die Konfigurationsmengé x Valp, (X) der 1-diskreten Semantik eréft nur dann
mindestens einen Reigentanten jeder Region, wehn> |X| + 1 gilt. Es sind also
fur Timed Automata mit vielen Uhren besonders kleine Schrittwejtenforderlich, um
die Zustandaquivalenz von kontinuierlicher unﬁdiskreter Semantik zu garleisten.
Besonders interessant ist deshalb die Aussage des Faizes 2.5, daf3 schon Timed Automata
mit nur zwei Uhren beliebig kleine Schrittweiten erfordern lbnnen.

In BMPY97] wurde die Teilklasse dédralboffenen Timed Automatadefiniert, deren
Uhrenbedingungen nur die Relationszeickennd < enthalten drfen. Die Behauptung
in dieser Publikation lautete, dal3 es eine Schrittwgiga'bt, fur die die kontinuierliche
und die%-diskrete Semantik zustaritguivalent sind. Diese Behauptung kann widerlegt
werden, indem in Abbildung 2.8 auf der vorherigen Seite die Bedingungk des Zu-
stand#éibergangs vor, nachi,.; durchz > k ersetzt wird. Dann handelt es sich um
einen halboffenen Timed Automata, was jedoch ohne Auswirkungen auf den Beweis von
Satz[ 2.5 bleibt. Auf den letzten Seiten wurde gezeigt, dafd disskrete Semantikuir
abgeschlossene Timed Automata zustagds/alent zur kontinuierlichen Semantik ist.

2.4.4 Semantik IV: Sichtbare Spuren

Vielfach besteht die Anforderung, das Verhalten eines Modells nach auf3en in einer ab-
strakteren Weise zu verstehen und zu definieren als dies durch eine der Transitionssystem-
Semantiken geschieht, da in diesen auch Informatidbendie nur lokal sichtbaren Kom-
ponenten (Zugtnde der Automaten, lokale Uhrenbelegungen) enthalten sind.

Die Spur-Semantik definiert das Verhalten eines Moduls als Menge afigliahen
Sequenzen von Synchronisationsmarken, die durch Schaltddb#eginge des Transi-
tionssystems entstehen. Diese Semantik wird insbesoniiedief Verfeinerungsanalyse
genutzt: Ein Modul verfeinert ein anderes, wenn es spezialisierteres Verhalten besitzt,
d. h. die Spur-Semantik des verfeinerten Moduls ist eine Teilmenge der Spur-Semantik
des abstrakteren Moduls.

Definition 2.21 Sei (Q, Q°, X, —) ein markiertes Transitionssystem. Hiauf ist eine
unendliche Folg€qo, 00, q1, 01, G2, 02, . . . ) (KUrZ: (¢, 0;)ieny) Mitgo € Q° undVi € N :

G €Q,0,€X,q > Qit1-
SeiM ein CTA-Modul undM.A] = (Q, Q°, 3, —) sein markiertes Transitionssystem.
Ein Sichtlauf ist eine unendliche Folgéy;, o;)ieny Mitgo € Q° undVi € N : ¢; € Q,

o € 3\ M.pargl(L), i A gi+1. — Ist die Hille bediglich der internen Transitionen;
formal wird — induktiv definiert, mitr € ¥\ M.pars' (L), 7 € M.pars* (L) und:

e q g = g >q

.qiq///\q//i)q/ = qiq/
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.q;q///\q//iq/ = ng/

Definition 2.22 Sei7T ein markiertes Transitionssystem. Dann ist die unendliche Folge
(0:)ien €INESPUr genau dann, wenn ein Sichtlaif, o;);cn fur T existiert.

Anmerkung: Die Transitionsrelation— enthalt Transitionen mit lokalen Mar-
ken, sogenannte stille Transitioﬁ}erDiese Marken werden in der Spur-Semantik nicht
beriicksichtigt, da sielfr die Umgebung nicht von Bedeutung sind.

Definition 2.23 Sei T ein markiertes Transitionssystem. Dann ist &pur-Semantik
[T], definiert als die Menge aller Spuren des Transitionssysteins Fir zwei
Spur-SemantikerfT] . und [T'], wird die Komposition als Durchschnitt definiert:

[[‘T]]L || [[‘T/]]L —def [[‘T]]L n [[THL'

2.4.5 Beziehung der verschiedenen Semantiken zueinander

Unter Semantik wird in dieser Arbeit eine abstrahierende &sagmtation verstanden, die

die interessierenden Eigenschaften besonders hervorhebt bzw. eine Analyse technisch
ermoglicht. In Abbildund 2.p auf derachsten Seite werden die verschiedenen Semantiken
entsprechend dem Grad ihrer Abstraktheit in einer Hierarchie angeordnet. Der Automat
stellt die Ausgangsstruktur dar. Aus diesem Automaten wiréezhst das kontinuierliche
Transitionssystem als Standardsemantik erfbtﬂljéses bildet die hedkmmliche seman-

tische Basisiir weitere Betrachtungen.UF abgeschlossene Timed Automata kann eine
ganzzahlige, endliche Semantik definiert werden: das ganzzahlige Transitionssystem. Be-
trachtet man die Transitionssysteme auf der Ebene der erzeugten Sprachen, dann entsteht
zurachst die Menge derdufe eines Automaten. UF die Erreichbarkeitsanalyse, insbe-
sondere bei Timed Automata, ist die maximale Abstraktion von der iungichen Auto-
matenstruktur durch die Erreichbarkeitssemantik (erreichbar@zds) gegeben.UF die
Verfeinerungsanalyse ist es erforderlich, Signalfolgen genau zu betrachten. Deslialb ist f
diesen Zweck die Spur-Semantik diejenige mit der maximalen Abstraktion.

2.5 Zusammenfassung

Die Modellierung von Realzeit-Systemen mit Timed Automata ist in den letzten Jahren im
wissenschaftlichen Bereich popwigeworden. Der Formalismus bietet eine klare Seman-
tik und die theoretischen Grundlagen sind gut untersuicht [AD94]. Durch die graphische
Darstellung kann mit Timed Automata anschaulich modelliert werden und die Modelle
sind gut versindlich.

Die in der Literatur vorgeschlagenen, auf Timed Automata basierenden Formalismen
zur Modellierung von Realzeit-Systemen bieten jedoch unzureichende Witdersg fir

8In der Literatur werden diese lokalen Signaikent actiongenannt (z. B. in[WL977]).

9Fiir hybride Automaten ist die kompositionelle Update-Semantik alatzlishe Schicht zwischen Au-
tomat und kontinuierlichem Transitionssystem sinnvoilr Fimed Automata ist diese Semantik trivial und
wird deswegen erst in Kapit‘é] 4 auf hybride Automaten bezogen definiert.
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Automat

v

Kontinuierliches Transitionssystem

Ganzzahliges Transitionssystem

v

Menge der Laufe

O\

Spur-Semantik Erreichbarkeitssemantik

Legende: A
i ... B entsteht aus A durch Abstraktion
B

Abbildung 2.9: Abstraktionshierarchie der verschiedenen Semantiken.

die KonstruktiongroRererModelle. Bereits bei Systemen, die aus wenigen Automaten
bestehen, ist es schwierig, die dem Modell zugrunde liegende Struktur zu erkennen und zu
verstehen.

Aus diesem Grund wurde eine Erweiterung vorgenommen, aus der ein neuer Formalis-
mus entstanden ist: Cottbus Timed Automata [BR98, BRO1]. Caek8tdieser Beschrei-
bungsnotation liegt im Modulkonzept, das eine modulare, hierarchische Strukturierung des
Modells sowie Wiederverwendbarkeit und Austauschbarkeit von System-Komponenten
gut unterdfitzt. Damit wurde deerste Schritt zur Be#ltigung grol3er Systenrealisiert.

Ein weiterer wesentlicher Beitrag besteht in der Definition einer ganzzahligen Dis-
kretisierung des reellwertigen Zustandsraumes der Timed Automata (in Erweiterung
von [ABK™97,/AMP98]). Die Korrektheit dieser ganzzahligen Semariiikdie Erreich-
barkeitsanalyse wurde formal bewiesen [Bey(Olb, ENO1]. Die vier wichtigsten Semanti-
ken fur Timed Automata wurden in einer einheitlichen Darstellung formal beschrieben:
kontinuierliches Transitionssystem, Menge erreichbarerafwid, ganzzahliges Transiti-
onssystem, Menge von Spuren.

Damit erullen die Cottbus Timed Automata die im Kapitél 1 aufgestellte Fordgriing 1,
und es stehen prise Semantiken zur Vérgung, auf deren Grundlagen eine effiziente Ve-
rifikation erfolgen kann. Eine Beschreibung der Modellierungssyntax und mehrere Mo-
dellierungsbeispiele folgen im Kapife| 5.



Kapitel 3

Effiziente Verifikation von
Cottbus Timed Automata

In diesem Kapitel werden die Konzepta kine effiziente BDD-basierte Implementierung

der Verifikation von CTA-Modellen vorgestellt. Nach einer kurzen Diskussion des Algo-
rithmus fur die Erreichbarkeitsanalyse werden die grateléchen Belange einer auf Bina-

ry Decision Diagrams basierenden Ragentation é@nrtert: Die Datenstruktur BDD wird
definiert und erkrt, auf die Darstellung von Belegungsmengen diskreter Variablen und
das Problem des Variablenordnens wird eingegangen. Am Ende des zweiten Abschnitts
wird erklart, wie Transitionsrelationen und Erreichbarkeitsmengen der ganzzahligen Se-
mantik konkret regsentiert werden.

Der Kern des Kapitels besteht in einem Beitrag zdsling des Problems, eine gute
Variablenordnung zu finden. Der Kommunikationsgraph des Modells ist die Grundlage
der Uberlegungen. Er gibt Auskunfiber die Modellstruktur und die Akmgigkeiten
innerhalb des Modells. Eine obere Schranie die Repasentations@fde der Transi-
tionsrelation, die durch einen formalen Beweis abgesichert ist, bildet die Basis einer
Schatzfunktion fir die Repasentations@ifie der Erreichbarkeitsmenge. Dadurch kann
aus einer Menge dglicher Variablenordnungen die nach der Bewertung beste Ordnung
ausgevihlt werden. An einem Beispiel wird die Wirkungsweise der&ztunktion genau
erlautert [BeyO1p].

Immer popuérer auf dem Gebiet der formalen Verifikation werden Techniken des mo-
dularen Beweisens und der KompositioriliidR98, dRLP98]. Die Effizienz der vorge-
schlagenen Implementierung der Erreichbarkeitsanaysiezivar das Problem des ex-
ponentiellen Aufwands der Verifikation in vieleralfen (vgl. Abschnit{ 5.4]2), jedoch
erreicht auch hier das reine Model-Checking bei sehr gro3en Modellen mit komplexer
Kommunikationsstruktur seine Grenzen. Daher wird eine Verfeinerungsanalyse zur Kom-
bination mit der Erreichbarkeitsanalyse vorgeschlagen, mit der durch modulares Beweisen
in mehreren Schritten auch Modelle verifiziert werdémiken, die mit reiner Erreichbar-
keitsanalyse nicht handhabbaaren.

Die Effizienz der BDD-Repsentation ist von mehreren Parameterraalgig, die im
letzten Abschnitt des Kapitels beschrieben werden: Es wird auf die besondere Rolle der
Zeit-Transition eingegangen, verschiedene Alternatiaemlie Repéasentation der einzel-
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nen diskreten Transitionen diskutiert, sowie eine On-the-fly-Analyse definiert und deren
Korrektheit bewiesen. Weitere Parameter wie die Ordnung der diskreten Transitionen, die
Wahl der Hash-Funktionif die Hash-Tabelle und die Behandlung der inaktiven Uhren
konnen erheblich zur Performancesteigerung beitragen. Die Effé@ktet in diesem Ka-

pitel vorgeschlagenen Konzepte wird anhand einiger Benchmark-Beispiele im Kapitel 5
und einer grofl3en Fallstudie in Kapif¢l 6 verdeutlicht.

Die Hauptaufgabe dieses Kapitels besteht in der Bereitstellung aller erforderlichen
Konzepte @ir die Implementierung eines effizienten Werkzeugs. Es sollen nicht nur stark
vereinfachte Aufsatz-Beispiele, sondern auch praxisrelevante, komplizierte Systeme, wie
etwa die Modell-Fertigungsanlage, verifiziert werdémken.

3.1 Erreichbarkeitsanalyse

Eingabe: Timed Automatod = (L, L°, X, %, I, E)
mit der kontinuierlichen Semantjd], = (L x Val(X),L° x {v"}, L UR,, —),
Menge von ZusindenL”

Ausgabeirue gdw. L N [[A] ]z # 0

R:=L° x {°}

do
Rprey = R
R:=RU{¢d e LxVal(X)|3g:q€ RNq— ¢}
if RN (LY x Val(X)) # 0 then return true

while R # R,e,

return false

Abbildung 3.1: Algorithmusiir die Erreichbarkeitsanalyse.

In diesem Abschnitt werden die Ziele,ddlichkeiten und Algorithmen der Erreich-
barkeitsanalyse vorgestellt. Ein generischer Algorithmusdie Erreichbarkeitsanalyse
wird in Abbildung[3.1 gezeigt. Der Algorithmus it fur einen gegebenen Timed Auto-
maton.A, ob er einen Zustand aus einer gegebenen Mérgerreichen kann. \&hrend
der Austihrung ist die Variable? die Menge aller bereits erreichten Konfigurationen. Je-
de Iteration des Algorithmugift die Menge{¢' € L x Val(X) |d¢:q € RANq — ¢}
der Konfigurationen, die voR aus mit einer Transition erreichbar sind, Zthinzu. Der
Algorithmus bricht ab, falls eine der folgenden Bedingungeilkiist:

1. Es wurde eine Konfiguration erreicht, deren Zustand in der Menge der (verbotenen)
ZustindeL’ enthalten ist. Dann stoppt der Algorithmus und meldet eine Verletzung
der Sicherheitseigenschatft.

2. Der FixpunktR = R,,., wurde erreicht. Dann endit R alle erreichbaren Konfi-
gurationen. Falls in? keine Konfiguration mit einer Zustandskomponente Afis
enthalten ist (Fall 1), dann ist die Sicherheitseigenschditlerf
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Anmerkung: Hier wird davon ausgegangen, daf die Erreichbarkeitsanalyse zum
Nachweis von Sicherheitseigenschaften und somit des Nichterreichens von "Fehler-
zustinden” angewendet wird (Negativtest). Es ist genauso sinnvoll, mittels Erreichbar-
keitsanalyse ziiberpiifen, ob bestimmte Konfigurationen erreicht werdénrken (Posi-
tivtest).

3.2 BDD-Reprasentation —
Zweiter Schritt zur Bewaltigung grol3er Systeme

Im folgenden werden dieif die Erullung von Forderun@]2 auf Seife |14 notwendigen
Uberlegungen genauer beschrieben. Der erste Abschihitt die Binary Decision Dia-
grams (BDDs) ein. Es wird beschrieben, wie Belegungsmengen von Booleschen Variablen
als BDDs repasentiert werdendanen. Im zweiten Abschnitt werden einige Notationen

fur diskrete Variablen eingéhrt, die eine Generalisierung der Booleschen Variablen dar-
stellen. Der letzte Abschnitt zeigt, da3 Mengen von Konfigurationen und Transitionen
der ganzzahligen Semantik als Belegungsmengen diskreter Variablen betrachtet werden
kdnnen und wie die BDD-Repsentationen dieser Belegungsmengen berechnet werden.

3.2.1 Binary Decision Diagrams — Einfihrung

Ein Binary Decision Diagram (BDD) [Bry86] repsentiert eine Menge von Belegungen
fur eine Menge von Booleschen Variablen. BDDs égtichen eine kanonische und kom-
pakte Repdisentation von Mengen und erlauben eine effiziente Implementierung von Ope-
rationen wie Durchschnitt, Vereinigung und Existenzquantifikation.

Ein BDD ist ein gerichteter, azyklischer Graph, der durch Reduktion von einem
binaren Entscheidungsbaum abgeleitet wird. Eiraben Entscheidungsbaum besteht aus
Entscheidungsknoten, O-Terminalknoten und 1-Terminalknoten. Jeder Entscheidungskno-
ten ist einer Booleschen Variable zugeordnet und hat zwei Kinder, genannt Low-Kind und
High-Kind.

Die Belegungen, die vom Entscheidungsbaumasentiert werden, entsprechen den
Pfaden vom Wurzelknoten zu den 1-Terminalknoten. Die Variable eines Knotens hat den
Wert 0O, falls der Pfad zu einem Low-Kindifirt, und den Wert 1, falls der Pfad zu einem
High-Kind fuhrt.

Die Bottom-Up-Anwendung der folgenden zwei Reduktionsregeln transformiert einen
binaren Entscheidungsbaum in einen BDD:

1. Isomorphieregel: Verschmelzen aller isomorphen Teillime.

2. Eliminationsregel: Eliminieren aller Knoten, deren Kinder isomorph sind.

In dieser Arbeit werden nur geordnete BDDs (auch OBDD genannt) verwendet, bei
denen die Variablen in jedem Pfad von der Wurzel zu einem Terminalknoten in der glei-
chen Reihenfolge auftreten.iFeine gegebene Variablenordnung ist die Repntation
einer Menge von Belegungen eindeutig.
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Abbildung 3.2: Entscheidungsbaum und BDID €ine Menge von Belegungen.

Abbildung[3.2 zeigt den Entscheidungsbaum und die BDD-&aprtation der Men-
ge aller Belegungen der Booleschen Variab{en, z5, 3, x4} mit v(z;) = v(x2) und
v(x3) = v(z4). Eine gestrichelte Kantdihrt zu einem Low-Kind, eine durchgehende zu
einem High-Kind.

Anmerkung: Die grund&tzliche Idee, aus der &fer die BDDs entwickelt wurden, war
die Shannon-Entwicklung, bei der eine Schaltfunktion durch die Belegung einer Variablen
in die Kombination zweier Unterfunktionen (Kofaktoren) zerlegt werden |EaWerden
diese Unterfunktionen als Tedlome betrachtet, entsteht ein &iar Entscheidungsbaum.
Die Binary Decision Diagrams wurden 1959 von Lee eiibef [Lee59]. Bekannt ge-
macht und genauer studiert wurden die BDDs von Akers [Ake78]. Dabei handelte es
sich um allgemeine bére Entscheidungsgraphen. Das volle Potentialdie algorith-
mische Arbeit mit dieser Datenstruktur wurde erst 1986 von Bryant untersucht: es liegt
in der Benutzung einer feststehenden Variablenordnung (die zu einer kanonischen Dar-
stellung fihrt) und einer komprimierten Darstellung, wodurch erstaunlich effiziente Algo-
rithmen erndglicht werden|[Bry86, Bry92]. Durch das Ausdehnen der Isomorphieregel
auf verschiedene BDDs, d. h. das Benutzen eines Teilgraphen in mehreren verschiedenen
BDDs, wird die Datenstruktur "Shared Reduced Ordered Binary Decision Diagram” defi-
niert [BRB90]. Mit der Abkirzung BDD ist im allgemeinen diese Datenstruktur gemeint.

3.2.2 Diskrete Variablen

Im folgenden werden einige Notationen zu Booleschen und den allgemeineren diskreten
Variablen sowie ihrer Belegungen angegeben, um formal definierei@rmek, wie ein
BDD eine Menge von Belegungen régentiert.

Diskrete Variablen sind Variablen mit einem endlichen und nicht leeren Wertebereich.
Ohne Besctiankung der Allgemeinheit werden nur Wertebereiche zugelassen, deren An-
zahl von Elementen eine Zweierpotenz ist; Wertebereidlredie das nicht gilt, werden

1Shannon wandte die grundlegenden Regeln der klassischen Logik und der elementaren Mengenlehre
bereits 1938 zur Beschreibung von digitalen Schaltungeh an [Sha38].
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mit ungenutzten Elementen aufgéf. Boolesche Variablen sind spezielle diskrete Varia-
blen mit dem Wertebereic{0, 1}.

Ein BDD kann nicht nur Belegungsmengen Boolescher Variableaseptieren, son-
dern auch Belegungsmengen diskreter VariableniiDaird jede diskrete Variable mit
mehr als zwei Werten im Wertebereich durch mehrere Boolesche Variablen kodiert.

Analog zu Abschnitt 2]1 werden die Begriffe Bedingung und Belegiingie folgen-
den Abschnitte auf diskrete Variablébertragen. Sek eine Menge diskreter Variablen,
und bezeichné&ange(x) den Wertebereich einer Variablec X. Die Menge®(X') von
Bedingungen tber X wird erzeugt von der Grammatik := x1 ~ ¢ | x1 ~ 22 | p A ¢,
mitz,, 2o € X, ~ € {<, >, <,>,=,#}, Range(r1) = Range(xs) undc € Range(zy).
Falls Range(z,) keine total geordnete Menge ist, ist nur e {=, #} erlaubt.

Eine Belegungwv von X ist eine totale Funktion, die jeder Variablenc X ein Ele-
ment ausRange(x) zuordnet. Wie in Abschnift 2|1 bezeichnkt/(X) die Menge aller
Belegungen vorX, und fur eine Bedingung € ®(X) bezeichnefy] die Menge aller
Belegungen vorX, die ¢ erfullen. Diese Festlegung ist mehrdeutig, daZwei Mengen
von VariablenX undY gilt: ¢ € &(X) impliziert o € ®(X UY). (¢ bezieht sich auf
verschiedene Mengen von Variablen, weil z. B.> 5 eine Bedingungiir die beiden
Mengen{z} und{z, y} ist.) Somit lonnte[¢] ein Element vonlal(.X') genauso gut wie
von Val(X UY') sein. Diese Mehrdeutigkeit wird durch die Identifizierung der korrespon-
dierenden Belegungsmengen aufgel Formal:V C Val(X) und W C Val(X UY)
werden identifiziert, gdwlV = {w € Val(X UY) | Fv e V : Vo € X 1 v(z) = w(z)}.
Dies ist gerechtfertigt durch die Tatsache, daBnd 1V die gleiche BDD-Repisentation
besitzen.

Im folgenden werden einige Begrifféfeine Belegungsmendé C Val(X) definiert.

Definition 3.1 Fur eine Variabler € X ist die Existenzquantifizierund?| 3z.V definiert
als die Menge aller Belegungen van \ {z}, die in allen Variablen au3ex mit einer
Belegung inV Ubereinstimmen. Formal3z.V = {w € Val(X \ {z}) | v € V :

vy € X\ {z}:o(y) = w(y)}-

Definition 3.2 Fur zwei Variablen: € X undy ¢ X ist V]x « y] die Belegungsmenge,
die durchUmbenennungvonz in y entsteht. Formall/ [z — y] = {w € Val((X \ {z})
U{y}) |FveV ivx)=wy AVze X\ {z}:v(z) =w(2)}.

Definition 3.3 Fur eine Variablex € X und eine Konstante € Range(x) ist der Ko-
faktor V|,—. definiert als3z.(V N [z = ]). SeiY = {y1,v2,...,y,} €ine Teilmenge
von X. Dann bezeichnél’|y die Menge der Kofaktoren vori beziglich der Variablen
inY. Formal: V]y = {V|y,=c;...yn=c, | Vi €{1,2,...,n} : ¢; € Range(y;)}.

-----

Es existieren effiziente BDD-Operationdir flie Existenzquantifizierung und die Um-
benennung von Variablen, sowigrfDurchschnitt, Vereinigung und Vergleich von Bele-
gungsmengen.

2Die pradikatenlogischen Quantorérund¥ werden hier statt nur auf Rdikate mit analoger Bedeutung
auch auf Belegungsmengen angewendet.
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3.2.3 Binary Decision Diagrams — formale Definition

Fur den Beweis der oberen Schranke im Abschnitt 8.3.2 und um einen exakteren Einblick
in die Operationen liefern zudkinen, wird eine formale Definitioriif die BDDs beitigt.

Die folgende Definition ist der von McMilladhnlich [McM93]. Ein BDD wird mit sei-

nem Wurzelknoten identifiziert.

Definition 3.4 Seiz ein Vektor(zy, xs, ..., x,) von Booleschen Variablen. Falls = 0,
dann istB ein Binary Decision Diagram tiber z gdw. B der 0-Terminalknoten® = 0)
oder der 1-Terminalknotery = 1) ist. Fallsn > 0, dann istB ein BDDilber z gdw.

e B ein BDDUber(zy, ..., z,) ist oder

e B = (21,By,B;), wobeiB, und B, verschiedene BDD#ber (s, ..., z,) sind.
B wird z;-Knoten genanntpB, ist das Low-Kind vorB und B, ist das High-Kind
vonB.

Definition 3.5 SeiB ein BDD uber (z1, 23, ..., z,). Dann ist dieB zugeordnetd3DD-
Semantik [B] definiert als die folgende Belegungsmenge {on zs, ..., z, }:

0, falls B =10
[B] =< Val({x1,xe,...,2,}), falls B =1
(IBol N [z: = 0]) U ([Ba] N [ = 1]),  falls B = (x:, Bo, B1)

Fur die Anwendung von BDDs ist es von zentraler Bedeutung, dal3 sie Mengen von
Belegungen Boolescher Variablen kanonisch darstellen.

Satz 3.1 (Bryant, 1986)Sei§ = (x1,29,...,x,) €in Vektor von Booleschen Variablen.
Dann existiert @ir jede Belegungsmendé C Val({xy, s, ...,z,}) genau ein BDDB

iberz mit V = [B] (Kanonizitt).

Beweis: Der Beweis zu dieser Kernaussage der BDD-Rsentation von Belegungs-
mengen wurde 1986 von Bryant erbracht [Bry86].
O

3.2.4 Operationen

Um die Komplexiait der Operationen einsatzen zu knnen, sind einige Erlsklungen zur
Implementierung eines BDD-Pakets erforderlich. Alnsficher werden die Implementie-
rungsdetails in einem Aufsatz von Brace et al. @&k[BRB90]. Die Knoten aller ver-
wendeten BDDs werden in einem Knotenvektor gespeichert. Ein Knoten hat als Attribute
(unter anderen) den Variablenindex und die Indizes seines High- und Low-Kindes im Kno-
tenvektor. Im Knotenvektor gibt es keine gleichen Knoten. Dadurch und durch die Ka-
nonizitat (SatZ 3.]1) ist garantiert, daf3 zwei die gleiche Menge darstellende BDDs gleiche
Indizes im Knotenvektor haben. Erzeugt eine Operation einen Knatehren Ergebnis-
BDD, wird dieser nur dann neu in den Knotenvektor aufgenommen, wenn er noch nicht
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ProzedutUnion
Eingabe: BDDSB, B, Uber(xy, zo, ..., z,)
Ausgabe: BDDuber(z1, zs, ..., x,), der[B,] U [B,] darstellt

if By =1o0r By, =0o0r B; = B, then return B,
if B, =1o0r B; = 0thenreturn B,
SeienB; = (x;,, B1o, B1,1), Ba = (7, Bay, Ba1)
if i, = iy then

B,-’o = UTLZ.OTL(BL(), 3270); BT‘,I = Um’on(BLl, ‘3271)

if B, o = B, thenreturn B, else return (z;,, B, o, B, 1)
if i1 < iy then

3r,0 = UnZ'OTL({BLo, BQ), BTJ = Union(BM, Bg)

if B,o = B, thenreturn B, , else return (z;,, B, o, B,1)
if 7, > i then

BT,O = Um’on(Bl, ‘3270); ZBTJ = Um'on(Bl, 3271)

if B, o = B, thenreturn B, , else return (z;,, B, o, B;1)

Abbildung 3.3: Algorithmusiir die Operation Vereinigung von BDDs (nach [Bry86]).

darin enthalten ist. Um dies in konstanter Zeififgn zu kbnnen, werden alle Knoten in
eine Hash-Tabelle eingetragen. Der Index eines Knotens wird durch eine Hash-Funktion
aus dem Variablenindex und den Indizes seiner Kinder berechnet.

Das Freigeben nicht mehr b@mgter Knoten erfolgt durch Garbage Collection. Da-
zu wird eine Liste aller vom Nutzer referenzierten Knotenihef, und bei der Garbage
Collection werden alle Knoten gi&dcht, die nicht von diesen aus erreichbar sind. Ein so-
fortiges Loschen nicht mehr bétigter Knoten ist nicht riaglich, weil dadurch Eintige in
den Caches der Operationsergebnisseiliiggwirden.

Es folgt eine Diskussion detf die Erreichbarkeitsanalyse ligigten Operationeriif
BDDs uiber dem Vektor von Booleschen Variablen, z,, ..., =,,) mit Anmerkungen zur
Komplexitat der Operationen (vgl. [BRB90]).

Elementare BDDs: Die BDD-Darstellung von[z; = 0] ist (x;,1,0) und die BDD-
Darstellung vor{z; = 1] ist (z;,0,1) (furalle: € {1,2,...,n}).

Vergleich: Wie oben bereits beschrieben, karim #wei BDDsB; und B, durch Ver-
gleich ihrer Indizes im Knotenvektor in konstanter Zeit festgestellt werden, ob

[B:1] = [B2].

Vereinigung und Durchschnitt: Abbildung[3.3 zeigt eine rekursive Prozedur, dig f
zwei BDDs B; und B, den BDD berechnet, ddfB,] U [B.] darstellt. Der Al-
gorithmus zur Berechnung der Schnittmenge ist analog. Die Prozedur wird durch
Anwendung von dynamischer Programmierung verfeinert. Werden alle BRYDs
und B,, fur die die Vereinigung bereits berechnet wurde, zusammen mit dem Er-
gebnis in einer Hash-Tabelle gespeichert, ist die Anzahl der rekursiven Aufrufe auf
(|B1] +2) - (|]B2| + 2) begrenzt. Folglich ist auch die Ge des entstehenden BDDs
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hochsteng|B,| + 2) - (|B2| + 2). Dabei handelt es sich um Worst-Case-Angaben,

die meist weit unterschritten werden. Praktisch hat es sich als effizienter erwiesen,
statt Hash-Tabellen Caches zu benutzen, in denen beim Eintragen eines neuen Da-
tensatzes ein eventuell an der entsprechenden Position gespeicherter alter Datensatz
einfachiiberschrieben wird.

Bedingungen: Sei x eine diskrete Variable, die durch, , z;,, o T (i1,42, ..y | €
{1,2,...,n}) kodiert wird. Dann kann der Vergleich: = ¢] (¢ € Range(z))
als Konjunktion von Bedingungefx;, = ¢ (k € {1.2,....]z|}, ¢ € {0,1})
ausgedickt werden. Die anderen Vergleiche von diskreten Variablen mit Kon-
stanten Bnnen als Vereinigung ausgédkt werden, zum Beispiglx < ] =

UdE{eGRange(m) | e<c} [[l’ = d]]

Kofaktor: Seil” eine Menge von Belegungen der Variablenmefgg -, ..., x,} und
B der BDD mit [B] = V. Dann kann der BDD ifr den KofaktorV|,,_.
(t€{1,2,...,n}, c€{0,1}) berechnet werden, indem jede Kante zu eingm
Knoten zu dessertKind umgelenkt wird und alle;;-Knoten entfernt werden. Dies
ist durch Traversieren voB moglich. Der entstehende BDD ist nichtadger alsB.

Existenzquantifizierung: Sei V' eine Menge von Belegungen der Variablenmenge
{z1, 29, ...,2,} und B ein BDD mit[B] = V. Dann kanrdz,;.V (i € {1,2,...,n})
berechnet werden als|,,—o U V|,,—1. Folglich ist die Knotenzahl des entstehen-
den BDDs fiichsteng|B| + 2)2. Eine Existenzquantifizierung einer durch mehrere
Boolesche Variablen kodierten Variable kann durch Nacheinandétausig der
Existenzquantifizierungen der einzelnen Booleschen Variablen implementiert wer-
den.

Umbenennen von Variablen: Sei V' eine Menge von Belegungen der Variablenmenge
Y = {zi), Ty, .. i, f Mit1 < iy <dp < ... < i; <nundB ein BDD mit[B] = V.
Es soll der BDD @rr V[z;, < ;] berechnet werden, wob& keine Knoten mit
Variablen zwischern;, undz; entralt. Handelt es sich béi'[z;, «— z;] zum Bei-
spiel um die im Erreichbarkeitsalgorithmus angewendete Basisoperation zum Um-
benennen der gestrichenen in ungestrichene Variablen, s@ mu undi,_; < ¢
(bzw. 1 < i, falls k = 1) gelten. Fir diese Operation muf3 der BDD lediglich
traversiert und jeder;, -Knoten in einenz;-Knoten mit den gleichen Kindern um-
gewandelt werden. Die Knotenzahl des entstehenden BDDs entspricht d&r. von
Es ist mbglich, in einem Durchlauf mehrere Umbenennungen vorzunehmen.

3.2.5 Variablenordnung

Fur eine feste Variablenordnung ist die BDD-Darstellung einer Menge von Belegungen
eindeutig. Die Gbol3e der BDDs kann sich bei verschiedenen Variablenordnungen erheb-
lich unterscheiden. Ein Beispiel dafist die Mengé/ der Belegungen der Booleschen
Variablen{zy, z, ..., 2, }, fur die gilt v(z;) = v(z,,;) fur alle: € {1,2,...,n}. Bei

der Variablenordnun@z, -, ..., x2,) Wachst die BDD-Ref@rsentation exponentiell in,
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Abbildung 3.4: BDD-Darstellung einer Menge bei verschiedenen Variablenordnungen.

bei der Variablenordnun@e:, z,+1, 22, Tnta, ..., Tn, T2,) linear. Abbildund 3.4 zeigt die
BDDs fur n = 3. Die BDD-GroR3en vieler praktisch auftretender Mengen reagieren sen-
sibel auf die Variablenordnung, folglich ist die Konstruktion guter Ordnungen von grof3er
Bedeutung.

Die Berechnung einer optimalen Variablenordnung ist NP-\aiidiy [BW96,
THY93]. Daher ist der Zeitaufwand zur Berechnung einer optimalen Variablenordnung
fur den praktischen Gebrauch unakzeptabel. Es wurden jedoch mehrere Heuristiken un-
tersucht, die sich in zwei Richtungen unterscheiden lassen:

Statisches Variablenordnen: Noch vor dem Erstellen eines BDDs werden abgig vom
Anwendungsbereich gute Variablenordnungen berechnet, die silstend der ge-
samten Laufzeit nicht mehr \@ndern. Er kommunizierende endliche Automa-
ten kbnnen gute Variablenordnungen aus der Kommunikationsstruktur abgeleitet
werden [TSLT90Q, [JPHS91, ATB94]. Im folgenden werden mit diesem Ansatz
Heuristiken fir den Bereich der Timed Automata entwickelt (in den Abschnit-
ten[3.3.1 undl 3.3]2, im Abschnjitt 3.8.5 durch eine Beispielrechnung gerechtfertigt)
und spezielle Erweiterungetirf modulare CTA-Modelle angegeben. Der Vorteil
des statischen Ordnens ist, dal3 zur Berechnungszeit der Variablenordnung alle In-
formationeniber die Modellstruktur vorhanden sind und zur Berechnung verwendet
werden nnen. Aufl3erdem wird die Berechnung der statischen Variablenordnung
nur einmal durchgéirt, wodurch mehr Zeitifr die Berechnung der Ordnung zur
Verfagung steht.

Dynamisches Variablenordnen: Wahrend der Durclithrung von Berechnungen mit den
BDDs werden die Variablen nach deblberschreiten von bestimmten Trigger-
werten (z. B. BDD-Gol3e) anhand zur Laufzeit vorhandener Kriterien neu geord-
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net [Rud93]. Diese Strategie ist vom Anwendungsbereich uiradib und die Wir-
kung ist sofort an der BDD-@f3e erkennbar. Vorteilhaft an dieser Strategie ist, dal3
alle Laufzeit-Informationen veiigbar sind und statt Satzungen exakte Werte zur
Beurteilung der Ordnung zur Anwendung kommeinken. Dieser Ansatz kann
jedoch keine Strukturinformationen des Modellsilmesichtigen.

Wird durch statisches Variablenordnen eine gute Anfangsordnung der Variablen er-
zielt, so erfdht das dynamische Variablenordnen die Laufzeit der Algorithmen erheblich,
obwohl keine deutliche Verminderung des Platzbedarfs erreicht wird. Ein empirischer
Beleg ir diese Behauptung erfolgte von Yang et al. [YB38]. Zur Vermeidung dieses
unndtigen Mehraufwands wird bei der Implementierung der in dieser Arbeit vorgestellten
Konzepte auf dynamisches Variablenordnen verzichtet und stattdessen an der Berechnung
einer guten Anfangsordnung gearbeitet.

3.2.6 BDDs fir Transitionsrelationen und Erreichbarkeitsmengen

In welcher Weise die Transitionen des Produktautomaten und die Menge der erreichba-
ren Konfigurationen in der BDD-Darstellung kodiert werden, behandelt dieser Abschnitt
(siehe auch [BNQ1, BNOO]). Verschiedene erweiterte Regntationen der Transitionsre-
lation werden in Abschnift 315 diskutiert.

Fur eine BDD-basierte Implementierung des in Abbild{ing 3.1 auf $eite 52 angege-
benen Algorithmusiir die Erreichbarkeitsanalyse muf3 die Transitionsrelation als BDD
reprasentiert werden. Eine endliche Relation kann durch eine Belegungsmenge dargestellt
werden, indem den Argumenten der Relation diskrete Variablen zugeordnet werden. Sei
P C P x P, x ... x P, eine Relation undX = {z;,z,,...,z,} eine Menge diskreter
Variablen mitRange(x;) = P; furallei € {1,2,...,n}. Dann seVp ;, 4,...+,) der Name
der Belegungsmenge voXi Mit v € Ve (4, 25, 2,) 9AW. (v(21), v(22), ..., v(zy)) € P.

Die Kernoperation der Erreichbarkeitsanalyse ist die sogenannte “Image-
Computation”, die {ir ein gegebenes TransitionssysterfQ,Q°, %, —) und
eine KonfigurationsmengekR C () die Menge aller Folgekonfigurationen
R ={d € Q| 3¢ : ¢ € RANqg — ¢} berechnet (vgl. Abbildung 3.1 auf
Seite[5®). Er zwei Variableng, ¢’ mit Range(q) = Range(q’) = @Q kann die Konfi-
gurationsmengé? durch die Mengé’x (,) von Belegungen mit dem Definitionsbereich
{¢} und dem Wertebereiofy repiasentiert werden; die Transitionsrelatienwird durch
eine Belegungsmenge_, , ) von {q,¢'} rep@sentiert. Dann isVz ) N V. 4q)
eine Belegungsmenge, die jedem Element ¥bseine Folgekonfigurationen zuordnet:

v € Vi NV e 9dW. v(g) € Rundu(q) — v(¢'). Die Existenzquantifizierung
von ¢ fuhrt zur gewiinschten Menge von Folgekonfigurationen als Belegungsmen-
gevong: v € 3¢ : (Ve N Vo) 9dW. v(¢’) € R/, oder in anderer Weise
geschriebenVr () = 3¢ : (Vi N Vo)) Nun kann diese Menge durch die
Umbenennung vory’ durch ¢ in eine Belegungsmenge van transformiert werden:
Vi = (3q: (Ve NV g4)))d < q]. In dieser Arbeit wird die Abkrzung—(q, ¢')

fUr V-, g,y und=(q, ¢') fUr vV, . mita € ¥ verwendet.
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Die verbleibende Aufgabe ist, die BDD-R&gentation der Transitionsrelatiodr f
einen gegebenen abgeschlossenen Timed Automdaten (L, L°, {zy,...,z,}, 5, I, E)
mit der ganzzahligen Semanfik], = (Q, Q°, X UN, —) zu berechnen.

Die Transitionsrelation wird durch mehrere BDDs i@&gentiert: ein BDDiir die Zeit-

Transitionsrelation™ und je ein BDD fir die diskrete Transitionsrelatio® jeder Syn-
chronisationsmarke € Y. Auf diese Weise gespaltene Transitionsrelationen werden im
folgendergeteilte Transitionsrelationgenannt, die einzelnen Teil-Relationen spadti-
elle Transitionsrelationen In diesem Kapitel ist eine Konfiguration voh reprasentiert
durch den Zustand und die ganzzahligen Uhrenwerte. Die Variahle Range(l) = L
enthalt den Zustand, und die Uhren (1 < ¢ < n) werden betrachtet als diskrete Va-
riablen mit Range(x;) = {0,1,...,Ca(x;) + 1}. Die gestrichene Version einer jeden
Variablen enthlt den Wert der Variablen in der Folgekonfiguration und hat den gleichen
Wertebereich wie die ungestrichene Version. Die partiellen Transitionsrelatiamereik
als Belegungsmengen der Variablghl’, x, 2!, ..., z,, z,, } reprasentiert werden. Nach
dieser Notation kann die Reentation der Transitionsrelation in der folgenden Weise
berechnet werden:
S w2, wn,2h) = [ =10N[IO]NIO)][zy — @, ..., 20 — 7]
N N [z =min(x; + 1,Calz;) + 1)]
i€{1,2,...,n}

und fur allea € X gilt

a / / Iy
=, Uz, 2, o, 2l) =

U <[U=m]]ﬂ[[l’:m’]]ﬂ[[w]]m n {Ey falleieY)
)EE ’

(m,a,p,Y,m/ i€{1,2,....,n} Ty = T sonst

Um die Transitionsrelationif den ProduktautomateA mehrerer Timed Automata
Ai, As, ..., A, mit paarweise disjunkten Uhrenmengen zu berechnen, ist es nicht notwen-
dig, den Produktautomaten explizit zu berechnen. 3Salie Menge der Synchronisati-
onsmarken une-; die Transitionsrelation voA,; (: € {1,2,...,n}). Eine diskrete Transi-
tion von A mit Synchronisationsmarkebedeutet, dal? alle Komponenten, dig ihrem
Alphabet haben, eineTransition nehmen, wobei alle anderen Komponenten ihre Konfi-
guration nicht veiindern. Seien; undg; entsprechend die Variablearfdie Konfiguration
und die Folgekonfiguration voA;. Dann gilt fir jede Synchronisationsmarkein der
Menge der Synchronisationsmarkef)., , ,, X; des Produktautomaten:

,,,,, n

. Siqiq)), fallsa €%

/ pu— .
ie{1,2,...n} 4 =q], sonst
Flr die Zeit-Transitionsrelation vaA gilt:

1 1
gt dy) = () —ilan d)-
i€{1,2,...,n}
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Eingabe: parallele KompositioA = {L, L°, X, I, E}
mit der diskreten Semantjd], = (Q, Q°, X UN, —)
der abgeschlossenen Timed Automdta= (L;, LY, X;, %, I, E;)
mit den diskreten Semantikgntl;], = (Q;, QY,%; UN, —,),i € {1,...,n}
und disjunkten Uhrenmengei; N X, = () furallej, k € {1,....,n} mitj # k
Ausgabe:Reach([A];)(q1, .-, Gn),
mit Variableg; entspricht der Konfiguration vaA; (Range(q;) = Q)

R:=Q%q, - an)
do
Rpyrey = R
forall a € (X U{1})
R:=RU( 3q1..3¢. (RN (qu,¢4s s tns 0)) ) [0 — @]--[d), = a0
until R = Rpyey
return R

Abbildung 3.5: Berechnung der Menge erreichbarer Konfigurationen.

Zeit-Transitionen von mehr als einer Zeiteinheibnken als Folge von Zeit-
Transitionen einer Zeiteinheit reggentiert werden. Eine monolithische Transitionsrelati-
on kdonnte erzeugt werden durch die Vereinigung der partiellen Transitionsrelationen, aber
in der Praxis ist es effizienter, diese partiellen Transitionsrelationen sequentiell anzuwen-
den (vgl. Abschnitt 3.5]2).

Durch die in diesem Abschnitt eingéfrte BDD-Repasentation von Mengen und Re-
lationen kann ein BDD-basierter Algorithmugrfdie Erreichbarkeitsanalyse angegeben
werden. In Abbildung 3]5 ist ein solcher Algorithmuis flie Berechnung aller erreichba-
ren Konfigurationen einer parallelen Komposition vofiimed Automata aufgéhrt. Die
in der Abbildung eingefhrten Bezeichnungen werden in den folgenden Abschnitten ver-
wendet. Es werden ausschlief3lich abgeschlossene Timed Automata mit ihrer ganzzahligen
Semantik (wie im Abschnift 2.4.3 eing#frt) benutzt. EinéJberfuhrung der Resultate auf
andere Diskretisierungen istaglich.

3.3 Effizienz durch statisches Variablenordnen

Die Anzahl der Zusinde eines Produktautomaterachst exponentiell mit der An-
zahl der parallel laufenden Komponenten (bzw. Prozesse). Dieses Problem der "Zu-
standsraumexplosion” erzwingt typischerweise die Anwendung von symbolischen Re-
prasentationstechniken. Die Technik der Resgntation von Mengen von Zasiden als
Binary Decision Diagrams ist weitverbreitet und wiid tlie Verifikation von finiten Au-
tomaten eingesetzt. Deaohste Schritt hin zur effizienten Verifikation ist somit die Be-
nutzung einer endlichen Menge von Konfigurationéndie Erreichbarkeitsanalyse durch
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das Anwenden einer diskreten Semantik. Die Diskretisierung erlaubt eine einheitliche
Repi&sentation von Mengen von Konfigurationen, die aus je einem Zustand des Auto-
maten zusammen mit der diskretisierten (uiisyglich kontinuierlichen) Uhrenbelegung
besteht. Diese Technik wurde auch von Bozga et al. in einer BDD-basierten Version von
Kronos untersucht [BMPY97], jedoch konnte nur eine geringe Performance-Verbesserung
gegeiiiber der herimmlichen Matrix-basierten Datenstrukturen erzielt werden.

Basierend auf den in den letzten Abschnitten vorgestellten Konzepten wurde eine
Werkzeugimplementierungif die BDD-basierte Erreichbarkeitsanalyse von abgeschlos-
senen Timed Automata geschaffen [BeyOlc]. Erfahrungen mit der Analyse von finiten
Automaten haben gezeigt, dal’ die Effizienz einer solchen Implementierung drastisch von
der geeigneten Wahl mehrerer Parameteraagh [BCL™94, RAB™95]. In diesem Ab-
schnitt wird kurz skizziert, in welcher Weise diese Probleme in der entstandenen Imple-
mentierung geist worden sind.

Wie bereits in Abschnitt 3.2/1 edhnt, ist die BDD-Reirsentation einer Konfigu-
rationsmenge eindeutig bestimnilr feine gegebene Variablenordnung. Jedoghnlen
Veranderungen deWariablenordnung grofRe Auswirkungen auf die GRe des re-
prasentierenden BDDs haben. Der in dieser Arbeit verfolgte Ansatz zum Finden guter
Variablenordnungen wird in Abschnjtt 3.8.5 vorgestellt. Dabei wird eine aus der Kom-
munikationsstruktur des Systems resultierende Variablenordnung verwendet. Es wird ei-
ne obere Schrankéif die Repésentations@fie der Transitionsrelation formal bewiesen.
Nach dieser Schrankeaghst die Gal3e der Transitionsrelation z. B. bei dem Protokoll
fur gegenseitigen Ausschlufd von Fischer polynomiell mit der Anzahl der Prozesse. Aus
der oberen Schrankéirf die Transitionsrelation wird eine GRRenschtzung fir die Re-
prasentation der Menge der erreichbaren Konfigurationen abgeleitet. Empirische Studien
belegen, dal3 diese Sulafunktion fir gute Variablenordnungen kleine Werte liefert. Des-
halb kann diese Séltzung als qualitative Bewertung verschiedener Variablenordungen
verwendet werden.

3.3.1 Kommunikationsgraph und Variablenordnung

Aziz et al. bewiesen eine obere Schranie die Gbl3e des BDDs von Transitionsrela-
tionen kommunizierender endlicher Automaten [ATB94]. Auf der Basis dieser oberen
Schranke werden dort gute Variablenordnungerdfe Menge erreichbarer Z@stde fest-
gelegt. In diesem Abschnitt werden die Resultate dieser Arbeit benutzt, um die Charakte-
ristiken guter VariablenordnungearfTimed Automata zu erlren.

Die Aufgabe besteht darin, eine Variablenordnuiagdine gegebene parallele Kom-
position von Timed Automatad zu finden, so daf} die Anzahl der Knoten der BDD-
Repiasentation vorReach([A];) so klein wie niglich ist. Fir diesen Zweck wird die
Kommunikation zwischen den Komponenten untersucht. Zwei Komponehtemd.A,,
mit j, k € {1, ...,n} kommunizieren miteinander, kurzl; = Ay, gdw. £; N ¥, # 0 und
j # k. Werden die Komponenten als Knoten betrachtet und die Kommunikationsrelation
= als Kantenmenge, entsteht d@mmunikationsgraph.
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Zwei generelle Eigenschaften guter Variablenordungen sind:

1. Kommunizierende Komponenten haben nahe beieinander liegende Positionen inner-
halb der Variablenordnung.

2. Komponenten, die mit vielen anderen Komponenten kommunizieren, haben Posi-
tionen am Anfang der Variablenordnung.

An zwei Beispielen werden diese Eigenschaftenillustriert: Betrachtet werden drei end-
liche Automaten (d. h. Timed Automata ohne Uhreh) A, und. A3, mit den Zusanden
I, Iy Undlg.

A,

Abbildung 3.6: Kommunikationsgraph und Variablenordnung, Beispiel 1.

Im ersten Beispiel kommunizieri; weder mit.A; noch mitA,. A; und A, stel-
len iber die Kommunikation sicher, dal sie sich jederzeit im gleichen Zustand befinden.
Seienz;; undz;, die Variablen, die den Zustand vofy kodieren. Abbildung 316 zeigt
den Kommunikationsgraphen und die BDDs der erreichbareraddstfir die Variablen-
ordnung(x11, T12, 21, Tao, T31, T32) auf der linken Seite undif die Variablenordnung
(211, 12, T31, T32, To1, Tag) AU der rechten Seite. Dieses Beispiel verdeutlicht, dal} das
Berucksichtigen der ersten Eigenschaft zu einer besseren Variablenordruhg f

Im zweiten Beispiel kommuniziettl; mit A, und A3, und A, kommuniziert nicht
mit A;. Uber die Kommunikation ist sichergestellt, dal$ und A, sowie A; und A;
sich jeweils in verschiedenen Zasien befinden. Abbildurig 3.7 auf deaahsten Sei-
te zeigt wiederum den Kommunikationsgraphen und die BDDs der erreichbaren Konfi-
gurationen fir die Variablenordnundzi, 12, x21, T22, 31, x32) und fur die Variablen-
ordnung(zay, T22, T31, T32, 11, £12). Die beiden Variablenordnungen unterscheiden sich
nicht beziglich der ersten Eigenschatft, jedoch sind di&®an ihrer BDDs verschieden.
Dies zeigt, dal3 von diesen zwei Variablenordnungen diejenige die bessere ist, die die
zweite Eigenschaft backsichtigt.
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A;

Abbildung 3.7: Kommunikationsgraph und Variablenordnung, Beispiel 2.

Um einen Algorithmusiir das Finden guter Variablenordnungen zu entwickeln, wird
zurachst eine obere Schrank@ die BDD-GK3e der Transitionsrelation eines Produkt-
automaten angegeben. Der einzige Engpald im hier benutzten Erreichbarkeitsalgorithmus
ist jedoch die Gal3e des BDDsifr die Menge der erreichbaren Konfigurationen, weil die
monolithische Transitionsrelation nicht berechnet wird (stattdessen werden die partiellen
Transitionsrelationen angewendet, die von kleinen BDDsaspttiert werden, siehe Ab-
schnitt[3.5.2]1). Die obere Schranki tlie Transitionsrelation wird bétigt, weil gute
Variablenordnungeriir die Transitionsrelation oft auch gtitrfdie Menge der erreichba-
ren Konfigurationen sind und deshalb die 8dung tir die Gibl3e der Menge erreichbarer
Konfigurationen von der oberen Schranke flie Gb3e der Transitionsrelation abgelei-
tet wird. Ein Algorithmus i@ir die Berechnung einer guten Variablenordnung sucht so-
mit nach einer Variablenordnungjrfdie die Gbl3enschtzung einen kleinen Wert ergibt.
Dieser Ansatz wurde von Aziz et al. auf kommunizierende finite Automaten angewen-
det [ATB94].

Diese Argumentation ist nicht nur durch die eigenen empirischen Untersuchungen ge-
rechtfertigt (siehe z. B. Abschnijtt 5.4.2), sondern auch durch die Ergebnisse anderer For-
schungsgruppen. Die erste Annahme, dald eine gute Korrelation zwischen der von der
oberen Schranke vorhergesagte®@r und der tagchlichen Gol3e der (monolithischen)
Transitionsrelation existiert, wird durch die Ergebnisse von [ATB94] belegt. Die zweite
Annahme ist, daf3 sich eine gute Variablenordnungife Transitionsrelationigstig auf
die Menge der erreichbaren Konfigurationen auswirkt. Experimente in [Y&BDbele-
gen diesifir Mengen von Zuginden kommunizierender finiter Automaten. In dieser Arbeit
(und bezogen auf finite Automaten auchlin [ATB94]) wird durch empirische Untersuchun-
gen demonstriert, dal3 mit dieser Strategie gute Variablenordnuiigetef Menge der
erreichbaren Konfigurationen von Timed Automata gefunden werden. Jedoch existieren
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auch Gegenbeispiele mit linearem Wachstum des BRiDslie Transitionsrelation, aber
exponentiellem Wachstum des BDOs flie erreichbaren Konfigurationen [McM93].

Um gute Variablenordnungen zu finden, ist es nicht notwendig, dal’ die&etch
Grol3e absolut nahe an der tathlichen Gol3e liegt. Die Schtzung soll lediglich die
Relation zwischen verschiedenen Variablenordnungen widerspiegeln jid guté Varia-
blenordnungen sollten die Safzungen der @f3e kleinere Werte liefern al&if schlechte
Variablenordnungen. Abgesehen davon haben die obere Schimmie BDD-G(3e, die
im nachsten Abschnitt definiert wird, und die auf der daraus abgeleitet#he@schtzung
basierenden Algorithmen einen weiteren Vorteil: Sie verhalten sich entsprechend der bei-
den in diesem Abschnitt dargelegten Eigenschaften guter Variablenordnungen.

3.3.2 Obere Schrankefir die Transitionsrelation

Eine gute Variablenordnung wird durch die Abtgigkeiten der Variablen untereinander
festgelegt. In den folgenden Abschnitten wird eine Heuristik zum Anordnen der Variablen
vorgeschlagen, die auf einer BDD-&&enschtzung beruht [BeyOlb]. Dabei wird die
Kommunikationsstruktur (und damit auch die Modulstruktur) des Modellgdbsichtigt.

Es werden diejenigen Variablen innerhalb der Ordnung zusammengezogen, die viel mit-
einander kommunizieren, die also kv zueinander sind. Dazu wird eine obere Schran-
ke fur die Anzahl der Knoten des die Transitionsrelation aspntierenden BDDs angege-
ben und bewiesen.

Im folgenden werden nur solche BDDs betrachtet, die durch die Anwendung der Iso-
morphieregel erzeugt wurden: Verschmelzen aller isomorphenéleiib. Die Elimina-
tionsregel wird nicht angewen@tDie Anzahl der Knoten in einem solchen BDD ist
eine obere Schrankérf die Anzahl der Knoten nach der Anwendung der Eliminationsre-
gel. Die Isomorphieregel hat mehr Einflul? auf die Reduktion des BDDs, und die Zahl der
durch sie eliminierten Knoten reagiert sensibler auf die Variablenordnung als dies bei der
Eliminationsregel der Fall ist.

Satz 3.2 SeiB ein BDD Uiber den Vekto(zy, -, ..., x;) von Booleschen Variablen und
i € {1,....k — 1}. Dann ist die Anzahl det;,,-Knoten inB kleiner oder gleich der
doppelten Anzahl von;-Knoten.

Beweis: Alle x;,1-Knoten sind Kinder von;-Knoten. Jedet;-Knoten hat maximal
zwei Kinder. O

SeiB ein BDDuber(q1,q1, ---, gn, 4.,), ¢ € {1,...,n} undx die Boolesche Variable, die
an erster Position in der Variablenordnung der Kodierungateht. Dann bezeichnet
|B|; die Anzahl vone-Knoten inB und|3B|,...; bezeichnet die Anzahl von Terminalknoten
in B. |B| ist die Anzahl aller Nicht-Terminalknoten B. Als abkirzende Schreibweise
bezeichnel/|; die Menge der Kofaktore® |(,, o« ., 1. 3 fUri € {1,..,n + 1}. Fir
eine Mengé/ bezeichnetV| die Anzahl der Elemente vor.

3 Genaugenommen entsprechen diese BDDs dann nicht der Def|nition 3.4 alf $eite 56. Diese Regel
wirde jedoch die formale Betrachtung komplizierter gestalten.
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Satz 3.3 SeiB ein BDD uber (¢1,4,, ..., qn, ¢,) undV C Val({q1, 4, .., qn, ¢, }) €iN€
Belegungsmenge njiB] = V. Dann gilt|B|; = ‘ V] ‘ furallei € {1,...,n + 1}.

Informal: Seiz, die erste Variable in der Variablenordnung des BOBRsDann ent-
sprechen die beiden Kinder des-Knotens den beiden Kofaktoren v@hbeziglich z;.
Die z;, 1-Knoten eines BDDs entsprechen den Kofaktoren des BDD&gbeh 1, . . . , ;.

Beweis: Seienz;, ...,z die Booleschen Variablen, dig, ¢}, ..., ¢, ¢/, kodieren, so
dalRB ein BDD uber(z4, ..., xs) ist. Fir s = 0 ist die Behauptung trivial, im folgenden
geltes > 0. Seis’ € {1,...,s}, so dal¥, ..., zy die Variableng,, ¢, ..., g;—1, ¢;_, kodie-
ren. SchlieBlich seB = (x, By, B1). Nach der Definition der BDDs sin#, und B,
BDDs uber(z,, ..., zs). Nach der Definition der Semantik von BDDs gilt:

[B] = ([Bo] Nz1 = 0]) U ([Bx] N1 = 1])
[BI N[z = 0] = [Bo] N[22 = 0]
Jz1.([B] N [x1 = 0]) = Fz1.([Bo] N [z1 = 0])
[Bllsi=0 = [Bo]
Analog gilt[B]|,,—1 = [B.]. Diez,-Knoten vonB sind also (wegen Sdiz 3.1 bijektiv) den

Kofaktoren von[B] beziglich x; zugeordnet. Induktiv entsprechen dig, ;-Knoten von
B (bzw. Terminalknoten vofB, falls s = s’) den Kofaktoren voriB] bediglichz, ..., z,

es gilt also|B|; = )[[B]H{m ,,,,, =, }|- Wegen der Bijektiviat der Kodierung der Belegun-
genvon{qi,q}, .., qi—1,q, 1} bzw. {q;, ¢}, ..., qn, ¢/,} durch Belegungen vofiz,, ..., xy}
bzw. {41, .., 7.} (siehe Abschnitt 3.212) git{B]|vs,...e, | = |[Blanctar 1)

O

Anmerkung: Seien x4, ...,xy die Booleschen Variablen, die die Variablen
¢, 4y, - qi-1,q._, kodieren. Falls es eine Belegung von, ...,z } in V|; gibt, die nicht
eine Kodierung einer Belegung vdu, ¢1, ..., ¢i—1, ¢,_, } ist, dann muR3 die leere Menge
als weiterer Kofaktor betrachtet werden. Dies ist der Fall, falls die Kardat&ibher Men-
geQy (k € {1,...,7i — 1}) keine Zweierpotenz ist. Dann giB|; < ’ V1], U {0} ‘ Dieser
Fall kommt jedoch aufgrund der Vereinbarung aus Abschnitt[3.2.2 nicht vor.

Aus der Anzahl der Kofaktoren einer Belegungsmerddi sich die Gilde ihrer BDD-
Rep@asentation folgern. Eine obere Schrankedie Anzahl der Kofaktoren der Transiti-
onsrelation wird durch das folgende Lemma angegeben.

Die Zeit-Transitionen werden synchrairfdie Uhren in allen Komponenten angewen-
det. Bei der Bdiicksichtigung im Kommunikationsgraphen @&bg dies zu#zlichen Kan-
ten, die alle Automaten miteinander verbinden, die eine Uhr haben. Da diese Betrachtung
keinen Hinweis iir die Variablenordnung gibt, werden solche Kanten hier ausgeschlossen.

Im folgenden wird nur die Transitionsrelation der diskreten Transitionen
—' = J,ex — beiticksichtigt. Um die Kommunikationsstruktur nutzen zinken, wird
eine Funktion definiert, die die Kommunikation zwischen den Teilen des Systems reflek-
tiert. Diese Funktion &ngt von der Ordnung der Variablen ab. Die Merigenm 4 (i)
enthalt die Indizes aller Komponenten vof, die einen Index kleiner als haben und
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mit einer Komponenten mit einem Indexoffer als oder gleich kommunizieren:
Comm(i1) = {k | k < iund es existiert eih > i mit A, = A;}.

Lemma 3.4 Fir die Transitionsrelation—' (¢1, ¢!, ..., ¢n, ¢,,) und jedes € {1,...,n + 1}

gilt:
[~ ah gl U0} < 4L QP 4

Beweis: Zunachst wird ein Lemma angegeben, das bei der Berechnung der Anzahl
von Kofaktoren hilfreich ist.

Lemma 3.5 Furalle V,W C Val({q1,d,, ---, g, ¢, }) undi € {1,...,n + 1} gilt

(Vﬂwmig{WﬂW”
(Vuw)|; C {V’UW’

WEWMVGW@
WemeeW@

Beweis: Aus der Definition[ 3.8 von Kofaktor folgt, dafif alle ¢;, ¢} € @, ...,
Ci—1,C 1 € Qi gilt:

(V N W)’th:CLQ’l:C’l ----- qi-1=Ci—1,4,_1=C;_,

= — Y — / — [/[/ — ! — / — .
V|(I17617q1701 ~~~~~ qi—1=Ci—1,9; _1=C;_ N |Q1701,q1761 ~~~~~ qi—1=Ci—1,4; _1=C;_1

Diese Gleichung gilt analogif die Vereinigung.
Daraus folgt die Behauptufig (Lemmd3.b) O

Die Transitionsrelation-’ wird in drei Teilmengen partitioniert. Von den Kofaktoren
dieser drei Teilmengendkanen unter Anwendung von Leminal3.5 die Kofaktoren veén
gefolgert werden.

Fall 1. Diskrete Transitionen, die nur die Komponenténbis A;_; betreffen:

Uaez\(ziu...uzn) = (91,415 -5 Gn» 07,)

Yy N S (qrs qi),  falls a € 3,
a€X\(2;U..u%n) I lke{1,2,...,n} lq,. = qx], sonst

a

A = (g, qi),  falls a € Xy
ke{l,...i—1} lg,. = qx], sonst

-----

Y N = (ar, q,), fallsa € 3y
(ZGE\(E U.. Uzn) ke{l """ i— 1} [[q;c = qk]]7 sonst

.....

“Die Gleichheit der Mengen im Lemma gilt im allgemeinen nicht: Séies {v} und W = {w} mit
v # w, jedoch{v}|; = {w}|;.



3.3. EFFIZIENZ DURCH STATISCHES VARIABLENORDNEN 69

9, 9
B

A
E :é B
% A a, % a,

Abbildung 3.8: BDD fir Fall 1. Abbildung 3.9: BDD fir Fall 2.

Werden die zwei Terme des Durchschnitts ffitund 7; bezeichnet, giltiir die
Kofaktoren:

Tl € {0, Vall{gi gl 0 4,1}
Tl = {T3)

Die leere Menge muf3 biégcksichtigt werden als Kofaktokif diejenigen Belegun-
gen, die keiner der betrachteten diskreten Transitionen entsprechen.
Nach Lemma 3]5 folgt bzgl. der Kofaktoren:

(UaEE\(EiU‘..UEn) i’) )l - {@7 ﬂke{z‘ ,,,,, n} lgx = QJQ]]}

Eine Skizze des BDD4if diese Kofaktoren ist in Abbildurig 3.8 dargestellt. Dabei
bezeichnet ‘A ein BDD iir den Teil, in dem die Transitionen die Belegungén f
die Variablen vedndern. 'E’ bezeichnet den BDDif die leere Menge und 'B’
bezeichnet den BDOIf die Belegungen mij, = q,..

Fall 2. Diskrete Transitionen, die nur die Komponeniénbis A, betreffen:

UaGZ\(Elu...UZi,l) = (qh q/1> -5 Qns (L/-L)

.....

=k (qr, @i),  falls a € By,
N UaEE\(Zlu.--UEi—l) ﬂkE{i ,,,,, n} { . = @], sonst

Wird der zweite Term des Durchschnitts riitezeichnet, folgt nach Lemra B.5:

(Uaez\(zlu.‘.uzi_l) i>>‘z c {0, T}.
Die BDD-Rep#sentation ist in Abbildung 3.9 dargestellt.
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9

Abbildung 3.10: BDD @ir Fall 3.

Fall 3. Diskrete Transitionen, die sowohl Komponenten Vrals auch Komponenten
nachA,; betreffen:

Uae(21u...uzi,l)m(ziu...uzn) - (QL q/p ey Qn,y (17/1)

= ﬂke{l ..... i—1}\Comm 4 () [[q;c = Qkﬂ
e (s q,), fallsa e Xy
g = ax], sonst

Sei der erste Term des Durchschnitts Mitund der zweite Term mif; bezeichnet,
dann gilt

T1|i g {wa Val({Qﬂ Qéa LRRS) QTM qu})} Und

Ty C Val( {qk,q, | k € Comma(i)} U{q, q..., qn, q,} ). Daraus folgt
‘ TZ’Z ‘ S HkGCommA(i) |Qk‘2

Nach Lemma 3]5 gilt

‘ (Uae(Elu...UEi_1)O(Eiu...UEn) i) "L U {Q)} ‘ S HkECommﬂ(z) |Qk|2 + ]"

Die leere Menge auf der linken Seite der Ungleichung muf3 aus dem gleichen Grund

wie bei Fall 1 mit einflieRen.

Abbildung [3.10 zeigt eine Skizze dieses interessantesten Teils als BDD-

Repiasentation.

Wird Lemma[3.b auf die Vereinigung dieser drei Teilmengen der Transitionsrelati-

on—" angewendet, ergibt sich die Behauptung. O

Von dieser oberen Schrankérfdie Anzahl der Kofaktoren wird eine obere Schran-
ke fur die BDD-GKRe der Transitionsrelation abgeleitgy;| bezeichnet die Anzahl der
Booleschen Variablen, dig kodieren.
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Satz 3.6 Sei B der BDD uber (¢1, 4!, ..., ¢n, ¢,,) mit [B] =—' (¢1,4, .-, qn, ¢,,). Dann

gilt:
Z" 20l _ 1\. (4. H 2
|B| S i=1 (2 ! 1) (4 keComm 4 (3) |Qk| * 4)

Beweis: Lemmd 3.4 zufolge giltir jedesi € {1,...,n}:

| =" (01,4 @)l U {0} | < 4-T] |Qkl? + 4.

keComm 4 ()

Nach Satz 3]3 folgtifr jedesi € {1, ...,n}

|B|l S 4- HkECommA(i) |Qk|2 T 4

Damit ergibt sich aus Sdftz 3.2 die obere Schraiikelie Anzahl aller BDD-Knoten, dig,
undq; kodieren:

2|qi|—1
l\:qo| 2! <4 ’ Hk’GCOmmA (@) |Qk|2 + 4)
= (22|q¢\ — 1) ) (4 ’ erCommA(i) |Qk|2 + 4) ‘

Die Summeéliber allei € {1, ..., n} fuhrt zur Behauptung. O

Die Aussage der oberen Schranke aus SalziBes die BDD-Go6RRe beinhaltet of-
fensichtlich die beiden Eigenschaften guter Variablenordnungen, die in Abgchnitt 3.3.1
beschrieben wurden: Wenn kommunizierende Komponenten auf benachbarten Positionen
in der Variablenordnung angeordnet werden und wenn die Komponenten, die mit vielen
anderen Komponenten kommunizieren, am Anfang der Variablenordnung plaziert wer-
den, dann haben die Mengélamm 4 (i) nur wenige Elemente und die obere Schranke ist
relativ klein.

Bei der oberen Schranke wird die Annahme benutzt,@dafid ¢’ einer Komponente
aufeinander folgende Positionen innerhalb der Variablenordnung haben. Diese Anord-
nung ist sinnvoll, weil gewhnlich jedes Bit der Folgekonfiguration von allen Bits der
aktuellen Konfiguration atdmgt und somit viel "Kommunikation” innerhalb einer Kom-
ponente (also zwischenund’) existiert. Da ein Bit der Folgekonfiguration anddtsten
vom korrespondierenden Bit der aktuellen Konfigurationgatdaft, wird in der Werkzeug-
implementierung eine verzahnte Variablenordnung angewendet, d. h. jedem Bit der aktu-
ellen Konfiguration folgt direkt das korrespondierende Bit der Folgekonfiguration.

Um die Erkenntnisse aus der oberen Schranite die Transitionsrelation als
GrolRenschtzung des BDDdlir die Erreichbarkeitsmenge benutzen pmiken, mul eine
Anpassung des Resultats von 3.6 erfolgen. Das Ziel ist eirgz8ahktion, anhand
der ein Algorithmus verschiedene Variablenordnungen automatisch vergleichen kann. Die
GrolRenschtzung soll @r eine Variablenordnung einen umso kleineren Wert liefern, je
kleiner die tatachliche BDD-GoRe ist, d. h. eine relativebereinstimmung ist ausrei-
chend. Die Qualdt der GbRenschtzung beeinflul3t direkt die Quaditder Variablenord-
nung, die vom Algorithmus als beste aus@ét wird.



72 KAPITEL 3. EFFIZIENTE VERIFIKATION

Im Unterschied zum BDDiir Transitionsrelationen enthalten BDOg& Mengen er-
reichbarer Konfigurationen keine gestrichenen Variablandie Folgekonfigurationen.
Dies fuhrt zur folgenden Sdéizung:

" laal _ 1Y . .
Zz‘:l (2 ! 1> (4 HkEC’ommA(i) |Qk| + 4) .

SeiB der BDDuber(qi, ..., ¢,) mit [B] = Reach([A];)(q1, ..., qn). Furi € {1,...,n}
sei die Variableg; kodiert durch die Booleschen Variablen,, ..., z; 4, SO dal3B ein
BDD tber(z1,1, ..., ¥1,g1 --» Tn,1, ---» T jqn|) iSt. Die Sclatzung enthlt die pessimistische
(Worst-Case-) Annahme, dal3 die Anzahl dger,,-Knoten inB doppelt so grof3 ist wie
die Anzahl derr; ,-Knoten (| < k < |¢;|). Diese Annahme ist nicht realistisclrfVaria-
blen ¢; mit einer grof3en Anzahl von Bits und die $thung ist somit nicht sef&hnlich
zur tat@chlichen Golle. In diesem Fall kann zur besseren&zling der Anzahl der
z; x+1-Knoten eine lineare oder exponentielle Interpolation sinnvoll sdin Variableng;
mit kleiner Anzahl von Bits gibt die oben angegebene&ning die Relation zwischen
verschiedenen Variablenordnungen approximativ wieder, und sig& ideh vorgesehenen
Zweck Wllig zufriedenstellend.

3.3.3 Finden guter Variablenordnungen tir CTA-Modelle

Ein Algorithmus zum Finden der Variablenordnung mit der besteifi&nschtzung, der
die eine Komponente kodierenden Bits als Einheit betrachigktendie Gol3enschtzung
fur alle Permutationen der Folge, . . ., ¢, berechnen. Solch ein Algorithmusave von
enormer Zeitkomplexdt und somit @ir die praktische Anwendung nicht relevant. Bei
einer Berechnung der GBenschtzung inO(n?) wirde die Gesamt-Zeitkompleéit in
O(n?n!) liegen.

Die Anwendung von dynamischer Programmierungrae diese Komplexitt zu
O(n32™) reduzieren, indem die bereits inifieren Iterationen berechneten Ergebnigse f
Teile der Ordnung gespeichert werden. Dies ist jedoch nicht effizient genug; es wird ein
Algorithmus mit polynomiellem Laufzeitverhalten kiigt. Daher sind exakte Algorith-
men — besonders bei grol3er Anzahl von Komponenten — nicht hilfreich, undigsem
heuristische Bsungen akzeptiert werden. Es kann z. B. die Arbitrary Insertion Heuri-
stic angewendet werden [LLKS85], um die Variablenordnung bzgl. deR&rschtzung
zu optimieren. Wird diese Heuristik benutzt, so liegt die Zeitkompéxit O(n?), was
ausreichend ist.

Ausnutzung der Struktur der CTA-Modelle. Cottbus Timed Automatadanen als
Komposition von Timed Automata betrachtet werden, und somit sind die obéineten
Algorithmen anwendbar. Jedoch ist és flie Effizienz der Erreichbarkeitsanalyse von
entscheidender Bedeutung, speziell auf CTA ausgelegte Algorithmen zu benutzen, die bei
der Suche nach guten (initialen) Variablenordnungen die im Modell enthaltenen Informa-
tionenuber die hierarchische Struktur ausnutzen. Die Wirksamkeit dieser Strategie wird
bei der Behandlung der Fallstudie im Kapjtgl 6 belegt.

Die zugrunde liegende Idee dabei ist, dafl? die Bit-Kodierungen von allen Objekten (Va-
riablen, Automaten), die in der gleichen Modulinstanz enthalten sind, zusaranggride
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Positionen innerhalb der Variablenordnung haben sollen. Vom Entwickler des Modells
werden gerade die Objekte innerhalb eines Moduls angeordnet, die stark miteinander kom-
munizieren. In der Modulhierarchie wird davon ausgegangen, dal’ auf Synchronisations-
marken und Variablen nur dort zugegriffen werden kann, wo es auch wirklich notwendig
ist. Die Schnittstelle eines Moduls soll so klein wieégtich sein. Diesiihrt zu einem
Modell, in welchem die Kommunikation (im Sinne von Abschpitt 3.3.1) innerhalb eines
Moduls sarker ist als die Kommunikation eines Moduls mit seiner Umgebung.iBid f

die reine Pafix-Linearisierung der Modulstruktur bereits zu einer guten Variablenordnung,
die durch die schtzungsbasierte Heuristik noch weiter verbessert werden kann.

Es kann nicht garantiert werden, daf3 ein Algorithmus, der die hierarchische Struktur
zur Variablenordnung nutzt, immer bessere Variablenordnungen berechnet als der Algo-
rithmus fr die einfache, flache Komposition von Timed Automata, aber die Nutzung der
modularen Struktur hat folgende Vorteile:

e Das Wissen des Modelliereiber das System wird genutzt.

e Das Problem des Variablenordnens kann in kleinere Teilprobleme aufgeteilt werden,
was zu geringeren Laufzeiten oder zur Anwendbarkeit exakter Algorithitem f
Dadurch sind bessere Variablenordnungeémhch.

3.3.4 Beispiel: Fischers Protokoll

Um die Auswirkungen der Variablenordnung aub@enschtzung und tatschliche GoRRe

des BDDs der Erreichbarkeitsmenge anschaulich zu illustrieren, werden einige Ergebnis-
se aus dem Abschnjit 5.4.2 vorweggenommen. Als Beispiel wird das Madétigchers
zeitbasiertes Protokollif gegenseitigen Ausschlul® [Lam87] verwendet. Das Modell be-
steht aus: Timed Automata. Jeder dieser Automaten modelliert einen Prozel& in
Abbildung[3.1] auf deré@chsten Seite dargestellt. Die Prozesse kommunizidseneine
gemeinsame Variablemit dem Wertebereicko, 1, ..., n}. Diese diskrete Variabledante

auch in einem separaten, atEichen Timed Automaton modelliert werden, hier wird je-
doch diese kompaktere Notation bevorzugt. Der Anfangsivert0O zeigt an, dal3 gerade

kein Prozel} versucht, die kritische Sektion zu betreten (oder sich bereits darin befindet).
Wenn k den Werti # 0 hat, dann hat der Prozel3 mit der Identifikationsnumingas
Vorrecht, die kritische Sektion zu betreten (oder dieser Prozel3 befindet sich bereits in der
kritischen Sektion).

Jeder Prozel3 wird als Automat mit vier Zaistlen modelliert. Am Anfang ist jeder
Prozel3 aulRerhalb der kritischen Sektion. Wenn kein anderer Prozel3 versucht, in die kriti-
sche Sektion zu kommert (= 0), dann kann ein Prozel3 zum Zustakgbign wechseln.
Dieser Zustand modelliert, daf3 ein Prozé@listens eine Zeiteinheit bé&rgt, um der Va-
riablenk seine ldentifikationsnummer zuzuordnen. Deshalb mif3t diedJdre Zeit, die
der Automat in diesem Zustand verweilt, und die Invariante erzwingt das Verlassen des
Zustands (innerhalb einer Zeiteinheit). Der Zustam#sgang zum Zustantlait setzt den
Wert vonk auf die Prozel3-Identifikationsnummer. Nach dem Verweilen von zwei Zeit-
einheiten im ZustanwVait ist garantiert, daf sich kein anderer Prozel3 im Zustessan
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Abbildung 3.11: Prozefdvon Fischers Protokolliir gegenseitigen Ausschluf3.

befindet. (Um den gegenseitigen Ausschlul’ zuaeleisten, mufl’ die minimale Aufent-
haltsdauer im Zustand/ait groRer sein als die im Zustasign angegebene Maximal-

zeit.) Nun ist es dem Prozel} gestattet, die kritische Sektion zu betreten, falls der Wert von
k immer noch die Identifikationsnummer des betrachteten Prozesses ist; anderenfalls muf3
der Prozel} ziickgehen zum Zustandhcritical.

3.3.5 Variablenordnen aufgrund der Grol3ensclatzung

Wie im Abschnit{3.3.]L gezeigt.dmgt die Variablenordnung (und damit die BDD&Be)

stark von der Kommunikationsstruktur des Modells ab. Die im Abschnitt]3.3.2 entwickel-

te GidRenschtzung bringt die beiden Grundprinzipieiarfdas Variablenordnen in eine
mel3bare Form. Aus der GBenschtzung &Rt sich ableiten, dal? die BDD-basierte Re-
prasentation effizient isiif Modelle mit einem schwach verbundenen Kommunikations-
graphen, wie z. B. Bume, Reihungen und Ringe (vgl. Abbildung 3.12). Die Modelle
mussen nicht notwendigerweise eine régalStruktur aufweisen. Die meisten bisher ana-
lysierten Modelle, auch das der Fertigungsanlage aus Kapitel 6, entsprechen einer solchen
schwach verbundenen Struktur.

7 3 ooooc

Abbildung 3.12: Schwach verbundene Modell-Strukturen, die in der Modell-Verifikation
haufig auftreten: Ringe, Reihungen unédBne.

Im folgenden wird die Wirkungsweise der @enschtzung an einem Beispiel illu-
striert. Abbildung 3.I3 zeigt den Kommunikationsgraphen von Fischers Protakoll f
n Prozesse. An diesem Beispiel lassen sich die beiden gitrlidben Eigenschaften
guter Variablenordnungen eétken. Experimente mit Fischers Protokoll l@igfen die
Korrelation der Gol3enschtzung zur ta@chlichen BDD-Gbl3e: Das Vertauschen der Po-
sition einzelner Prozesse untereinander in der Variablenordnung hat keine Wirkung auf
die Sclatzung der BDD-Gil3e; wichtig sind nur die Position der Variablénvgl. Ab-
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Variable k

Automat 1 Automat 2 Automat n

Uhr 1 Uhr 2 Uhrn

Abbildung 3.13: Kommunikationsgraph von Fischers Protokoll.

bildung[3.138) und benachbarte Positionen bei der Kodierungen der Uhr und des Zustands
eines Automaten.

Die drei Eintiage in Tabell¢ 3]1 stellen die Ergebnisse von Experimenten mit drei ver-
schiedenen Variablenordnungen[fiaZurachst werden die Anzahl der Prozesse und die
Anzahl der erreichbaren Konfigurationen angegeben, um diB&der ref@sentierten Er-
reichbarkeitsmenge darzustellen. Die erste Zeile eines Experiments in der Tabédle enth
die Laufzeit (in Sekunden), die zweite Zeile gibt die &atsliche Gol3e des BDDs der
Erreichbarkeitsmenge an (in BDD-Knoten), und die dritte Zeile &httlen Wert der
GrolRenschtzung tir diesen BDD (in BDD-Knoten) entsprechend dem im Werkzeug im-
plementierten Algorithmus.

Anzahl Prozesse 4 6 8 10 12 14 16 32 64 128
erreichb. Konfig. | 1319 | 41979 106 107 10° 1010 1012 | 1023 1046 1091
Uhren separat 0.06 2.18 40.6 506

BDD tatsachlich 828 | 10983 | 132245 | 1356639
BDD gesclatzt 2182 | 26236 | 295242 | 3188642

Var. k£ am Ende 0.05 0.37 3.21 17.3 83.0 281 1750

BDD tatsachlich 464 2127 9174 36421 | 145454 | 507821 | 2096957

BDD gesclatzt 1290 | 11658 | 157458 | 1417170 107 108 10°

Var. k am Anfang | 0.04 0.15 0.50 1.35 1.61 3.81 6.50 61.4 5569 5200
BDD tatsachlich 326 812 1497 2375 3450 4720 6190 | 24983 | 100200 | 401161
BDD gesclatzt 616 1360 2400 3720 5328 7224 9424 | 37296 | 148336 | 591600

Tabelle 3.1: Effizienzvergleich verschiedener Variablenordnunigedié Verifikation des
gegenseitigen Ausschlusses \Fiachers Protokoll.

Im ersten Experiment wurde eine Variablenordnung benutzt, die die erste heuristische
Regel fir gute Variablenordnungen verletzt: die Variablen einer Komponenten (eines Pro-
zesses) haben keine benachbarten Positionen. Es wurde die Variablenordnung (Variable
k, Automatl, ..., Automatn, Uhr 1, ..., Uhrn) benutzt. Diesiihrt zu einem schnellen
Wachstum der BDD-Gif3e.

SDer maximal zur Verigung stehende Speichdirfdas BDD-Paket wurde der wachsenden BDD-
Knotenanzahl proportional angepalft. Dies ist bei allen Messuiigelief BDD-Repasentation notwendig,
da die kleineren Modelle sonst zu stark von d@merproportional groRen Cache profitieren und die Mel3wer-
te somit verélscht wirrden. Alle Messungen wurden auf einem Linux-Rechner mit Prozessor AMD Athlon,
1 GHz Taktfrequenz und 1.2 GB Hauptspeicher durciigef
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Wenn die Variable: an letzter Stelle in der Variablenordnung positioniert wird, gilt
Commy = Commy,o =  und Comm; = {1,...,i — 1} furi € {2,...,n + 1}. Die
Schatzung tir den BDDB aller erreichbaren Konfigurationen kann wie folgt berechnet
werden: Zuerst WirdB|; := [T, ccomm, ) @l berechnet (diet in der urspiinglichen
Gleichung kann vernachssigt werden, da die relativen @®en interessieren). Weil
Commy, = Comm,o = () gilt, hat die Schtzung fir |B|; und |B|,.» den Wertl.

Fur |B|; (i € {2,...,n + 1}) betiagt die GbRenschtzung12:~!, weil |Q,| = 12 fur

k € {1,...,n} (Anzahl der Konfigurationerif jeden Prozel} = 4 Zustdex 3 Uhrenwer-
tef) undComm; = {1,...,i — 1} firi € {2,...,n + 1}. Da die Variablex an der Position
n + 1 steht, ist der gifdte Term in der Summe der &@¥enschtzung derjenigetir Kompo-

nentek, namlich (2!+11 — 1) . 12", Die Sctatzung fir | B| liegt damit inO(n - 12"). Das
zweite Experiment belegt, dal3 die BDDdBe tatachlich exponentiell &chst.

Wird die Variable k£ an erster Stelle innerhalb der Variablenordnung plaziert, ist
Commy; = Comm,.» = 0 und Comms = ... = Comm,; = {1}. Die Sclatzung
fur |B|; und|B|,.. ist wiederuml, aber die Schtzung fir |B|s, ..., |B|,+1 istn + 1 (da
|Q1] = n + 1). Somit liegt die Schtzung fir die G6Re vonB in O(n?). Im dritten
Experiment stimmt die Sétizung mit der tatschlichen Gol3e gutiberein. Die bedtigte
Laufzeit fur die Verifikation verflt sich fir dieses Beispiel polynomiell.

In der Abbildung 3.1 auf der&gchsten Seite werden die Mef3ergebnisse graphisch
veranschaulicht. Das obere Diagramm steilt @irei verschiedene Variablenordnungen
den Speicherbedarf in ABingigkeit von der Anzahl der beteiligten Fischer-Prozesse dar
(Anzahl der zur Regrsentation der Erreichbarkeitsmengedigyien BDD-Knoten). Das
untere Diagramm gibtifr die gleichen Experimente die Berechnungszeit ingigigkeit
von der Anzahl der Prozesse wieder (in Sekunden).

Der dramatische Einfluf3 der Variablenordnung auf den Speicherbedarf wird durch eine
zusatzliche Visualisierung (siehe Abbildupg 3}15 auf Sgite 78) der BliDgdvei unter-
schiedliche Variablenordnungen illustriert: In der Abbildung ist die Gestalt der BDDs der
Erreichbarkeitsmengaif 8 Fischer-Prozesse wiedergegeben. Die gro3e Figur resultiert
aus der Variablenordnung, bei der die Variableinter Verletzung einer der Charakte-
ristiken fur gute Variablenordnungen am Ende eingeordnet ist (maximale BDD-Breite:
1028 Knoten). Die kleine Figur in der Mitte resultiert aus der Ordnung, bei der die Varia-
ble kK am Anfang steht (maximale BDD-Breite: 106 Knoten).

Um Abweichungen zwischen der Sitaung und der tagehlichen Gol3e der BDDs zu
verstehen, wird folgendes betrachtet: Sedler BDD tiber (¢4, ..., ¢,,), der Reach([A];)
repasentiert. Bri € {1,...,n} sei die Variableg; durch die Booleschen Variablen
L1, ..., T |q) Kodiert, so dafB der BDDUber (11, ..., #1,jg,|s -, Tn,15 - Tn|gn|) ISt Di€
Schatzung beinhaltet die pessimistische Annahme, dal3 die Anzah] gerKnoten inB
doppelt so groR3 ist wie die Anzahl dey,-Knoten (| < k£ < |¢;|). Da diese Annahme

6Es werden 3 Uhrenwerte innerhalb des Modells benutzt, und die Werkzeugimplementierung benutzt
einen Wertebereich, der durch eine Wertebereichsdefinition im Modell vorgegeben wird @nstatt 1
zu benutzen, was 4 Werte @fge). Die MeRwerte in Tabe(le 3.1 auf der vorherigen Seite basieren somit auch
auf 3 Uhrenwerten. Nach der Definition vefi) & § mu3ten 4 Uhrenwerte bigcksichtigt werden, was zu
|Qr| = 16 statt|Qy| = 12 fuhrt. Solange alle Vergleiche der Uhmit C4 (x) die Formz > C4 (x) haben,
geriigt C4 () als Maximalwert von.
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Abbildung 3.14: Speicherbedarf und BerechnungsieiEfschers Protokoll unter Benut-
zung von drei verschiedenen Variablenordnungen.

fur Variableng; mit grof3er Anzahl von Bits nicht realistisch ist, stimmt die &zung

nicht gut mit der tatdchlichen Gol3euberein. Im dritten Experimentihrt der (der An-
nahme zufolge sehr grof3e) Zustandsraumggdeicht zu einer allzu starken Aufhung

des Gesamtzustandsraumes, da jeweils nach der Variable innerhalb des BDDs gleich eine
Variable der gleichen Komponente folgt (jeweils Zustand des Automaten und Uhr zusam-
men), die den BDD verschafern, d. h. die zweite Variable "konsumiert” den Zustands-
raum der ersten Variable. Um eine bessereaBaing fir die Anzahl der; ;..1-Knoten zu
bekommen, kann eine lineare Interpolation benutzt werdand&n geviinschten Zweck

des relativen Vergleichs zweier Ordnungen ist dies jedoch nicht zwingend notwendig, da
nur die ungedihre Relation zwischen zwei Variablenordungen reflektiert werden soll. Ei-
ne weitere Abweichung kann dadurch auftreten, dal} in deitdchg Begrenzungen des
Wachstums nicht bécksichtigt werden, die durch die BDD-Datenstruktur gegeben sind:
2™ /m ist eine obere Schrankérfdie GBl3e eines BDD$iberm binare Variablen. Die
Division durchm erfolgt, weil aufgrund der Reduktionsregeln des BDDs bei maximal
moglichem Wachstum ggestens in den letztéog m Variablen die Reduktion der BDD-
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Fur das Versindnis der Funktionsweise der BDD-Ragpentation und des Ein-
flusses der Parameter (z. B. Variablenordnung) auf den BDD ist es wichtig, die
Struktur des BDDs zu kennen. Deshalb wurden bei der Diskussion der Auswir-
kungen verschiedener Techniken auf die BDO3& oft mit Papier und Bleistift
BDD-Gestalten gezeichnet undumsamuiberpiift, ob sich die Behauptungen
besatigen.

Um dieses Vorgehen zu vereinfachen, wurde eine automatisierte Visualisierng
von BDDs eingéfihrt. In dieser Visualisierung refsentiert jeder Bildpunkt eine
feste Anzahl von BDD-Knoten. Alle Knoten (bzw. Bildpunkté) fein bestimm-
tes Bit einer Variable werden in einer horizontalen Linie angeordnet, d. h. ejne
lange horizontale Linie repsentiert eine BDD-Schicht mit vielen Knoten.
Anhand einer solchen Visualisierung sind viele Zusamraegk der Struktur ei-
nes BDDs anschaulich eddbar. Oft werden solche Visualisierungen zur Vert
deutlichung von Unterschieden in der BDD-Struktur (z. B. durch verschiedene
Variablenordnungen) mit unterschiedlichen Farbbareinandergelegt. Das oben
gezeigte Bild gibt beispielsweise die Gestalten zweier BDDs der Erreichbarkejts-
mengen fir unterschiedliche Variablenordnungen wieder.
Mitunter wird diese Darstellungsform auch auf BDDs angewendet, die gar ni¢ht
existieren: Die aus der Satrfunktion abgeleitete Voraussaigiger Struktur und
Form kann ebenfalls auf diese anschauliche Weise graphisch dargestellt werc

en.

Abbildung 3.15: Visualisierung von BDDs.

Knoten beginnt. So kann der BDD im zweiten Experimantdie Variablek nur noch
maximal|B|,,; < 2"*! Kofaktoren repasentieren, day, 1| = n + 1.

Zur graphischen Veranschaulichung zeigt Abbildling3.16 eine visuelle Reflexion der
vorgeschlagenen @GRenschtzung (Variablenordnung: Variableam Anfang): die Fi-
gur des virtuellen, erwarteten BDDs, wie er nach derddianktion aussehen iwde
(maximale BDD-Breite: 320 Knoten). Abbildurjg 3]17 stellt demgégen die Ge-
stalt des tatichlichen BDDs ifir die Erreichbarkeitsmenge dar (maximale BDD-Breite:
106 Knoten). Die Gestalt des gesthten BDDs unterscheidet sich aus folgendein@en
vom tat@chlichen: einerseits wegen der pessimistischen Annahme, dal3 jeweils vor je-
der Prozel3-Komponenten der volle Zustandsraum der Varkabtehanden ist (alle Ko-
faktoren der Variablet). Dies wird in der Graphik dadurch deutlich, dal3 die Breite
des geschtzten BDDs zwischen den Prozel3-Komponenten konstant bleibt, obwohl in
Wirklichkeit der Teil dieses Zustandsraumes, den die nachfolgenden Komponenten nicht
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Abbildung 3.16: Visualisierung der Gestalt des gédeten, real nicht vorhandenen BDDs
fur die Erreichbarkeitsmenge (Fischer8).

Abbildung 3.17: Gestalt des taishlichen BDDsiiir die Erreichbarkeitsmenge (Fischer8).

berbtigen, "konsumiert” wird. Andererseits wird von der &trung angenommen, dald
der Platzbedarfifr eine Komponente selbst nach der Funkidérvon der Anzahl der Bits

zu ihrer Speicherung aBhgt, was auch nicht der Realitentspricht (siehe oben). Diese
beiden Parameté&mdern jedoch nichts an der relativen Bewertung zweier Variablenord-
nungery]

Einer der wichtigsten Vorteile der hier vorgestellten Strategie ist, dal3 der diskrete Teil
des Zustandsraums (der Kontrollzustie) mit dem ursginglich kontinuierlichen Teil des
Zustandsraums (der Uhren) vereinheitlicht wurde und daf3 somit die Variablen innerhalb
des BDDs in beliebiger Reihenfolge auftretefinken. Dies erlaubt das Anwenden al-
ler moglichen Variablenordnungen. Im Unterschied zu den meisten bestehenden BDD-
Anwendungen wird hier eine statische, auf dedanschtzung beruhende Methode
zum Variablenordnen bevorzugt, anstatt ein dynamisches Variablenordnen einzusetzen,
das einen grofRen Teil der Laufzéditrfsich beftigt. Daiiberhinaus hat das statische Va-
riablenordnen den Vorteil, daf3 die Strukturinformationen des Modells nocigleaf sind
und ausgenutzt werder@knen.

3.4 \erfeinerungsanalyse —
Dritter Schritt zur Bew altigung grof3er Systeme

Viele reale Software-Systeme sind sehr grof3, so dald die Erreichbarkeitsanalyse selbst
bei Ausnutzung der bekannten symbolischen Techniken wegen der hohen Speicher- und
Zeitkomplexi@t nicht mbglich ist. Dadurch wird die Anwendbarkeit der ausschlie3lich

auf Erreichbarkeitsanalyse basierenden Verifikation stark eingegdund es kann hilf-

"Ein weiterer Parameter, der jedoch von der#etng nicht bdicksichtigt werden kann, ist die zeit-
basierte AbAngigkeit der Komponenten untereinander. Dieseakgigkeit fihrt zu dem breiteren inneren
(vollstandig eingedirbten) Bereich des tétshlichen BDDs. Audfhrungen dazu folgen im Abschnitt zur
On-the-fly-Analyse und zur Ordnung der Transitionen.
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reich sein, bei der Analyse modular vorzugehen. Es wird somit notwendig, auch eine
werkzeuguntersitzte Verfeinerungsanalyse als Voraussetzuimgdas modulare Bewei-

sen bereitzustellen.iF die BDD-Repéasentation wurde ein Algorithmus zuriRung auf
Existenz einer Simulationsrelation eingesetzt, um dighthkeiten der Verfeinerungs-
analyse auf Cottbus Timed Automata anwenden aunken [BeyOla]. Deren effiziente
Realisierung durch Verwendung von Erreichbarkeitsalgorithmen wird im folgenden vor-
gestellt (vgl. losung zu Forderurid 3 auf Sefitg 17). Die praktische Relevanz wird an zwei
Beispielen verdeutlicht.

Die fur die Definition einer modularen Kompositionsstruktur notwendigen Konzepte
wurden in Abschnitf 2]3 (bzw/[ [BR01]) beschrieben. Es soll der Nachwei$@roht
werden, ob ein bestimmtes CTA-Modul (detailliert, Implementierung) ein anderes CTA-
Modul (abstrakt, Schnittstelle) implementiert. Implementationsbeziehurigreairiige
Formalismen, z. B. Hybrid Modules, wurden in der Literatur zwar vorgestellt, aber noch
nicht effizient implementiert, so daf} der Ansatz der Verfeinerungsanalyse im Bereich
Model-Checking bisher weitgehend unbeachtet geblieben ist.

3.4.1 Abstraktion und Verfeinerung

Die CTA-Notation untersitzt das Entwickeln eines strukturierten Modells unter Benut-
zung einer kompositionellen (Enthaltenseins-) Hierarchie. Mehrere verschiedene Ebenen
einer solchen Hierarchiedkinen benutzt werden, um verschiedene Abstraktionsebenen
des System-Modells ausziidken. Ziel des Modulkonzeptes ist, nicht nur eine vorteil-
hafte Modellierungstechnik, sondern auch eine Technik zur modularen Verifikation f
grof3ere Modelle anzubieten.

Abstraktes
System

CONTR_ABST ENV_ABST

Verfeinerung Verfeinerung

Detailliertes
System

A
CONTR_IMPL ENV_IMPL

Abbildung 3.18: Modellierung durch Verfeinerung.

In jedem Verfeinerungsschritt eines Modellierungsprozesses, der nach dem Top-
Down-Vorgehen arbeitet, wird ein abstraktes Modul ersetzt durch ein spezielleres Modul
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mit einer tieferen inneren Hierarchie oder einem spezielleren Verhalten. In der Abbil-
dung[3.18 besteht das Modell eines eingebettetes Systems aus einem Umgebungsmodell
und einem Modell der Steuerung. Dort gibt es zwei verschiedene Versionen jeder Kom-
ponente: ein abstraktes Modul und eine detailliertes Modul.

Im Beispiel von Abbildung[ 3.18 ist zur Demonstration der modularen Beweis-
technik ein detailliertes System-Modell gegeben, welches aus den beiden Komponen-
ten CONTROLLER_IMPLEMENTATION und ENVIRONMENT_IMPLEMENTATION (als
CONTR_IMPL und ENV_IMPL bezeichnet) besteht, und die Sicherheitseigenschaft P soll
bewiesen werden. Falls dieses Gesamtsysi@ndie automatische Analyse zu kom-
plex ist, ist es evtl. raglich zu beweisen, dal} die Eigenschaitr das System
CONTR_IMPL || ENV_ABST gilt, wobei ENV_ABST ein abstrakteres Modell der Umge-
bung alsENV_IMPL ist. Fir den modularen Beweis kann benutzt werden, dal} die Sicher-
heitseigenschaft Rif das SystenCONTR_IMPL || ENV_IMPL gultig ist, wenn die folgen-
den zwei Eigenschaften bewiesen werdénren:

e Das SystenCONTR_IMPL || ENV_ABST hat die Sicherheitseigenschatft P.
e ENV_IMPL ist eine Verfeinerung von (implementieENV_ABST.

Wenn die Abstraktion@gnstig geviahlt wurde, ist zu erwarten, daf3 diese beiden Schritte
wesentlich einfacher zu berechnen sind als der Beweis in einem SchiitdeR ersten
Schritt wird die Erreichbarkeitsanalyse benutit, den zweiten Schritt die im folgenden
beschriebene Methode.

Die Intuition hinter dem hier behandelten Verfeinerungskonzept ist ein Annahme-
Garantie-Paradigmai(f das allgemeine Prinzip siehe [Lam83a] und [dR98]). Dabei wird
CONTR_IMPL als Beschreibung aller Eigenschaften, die das betrachtete System (Steue-
rung) der Umgebung garantiert, aufgefaBNV_IMPL ist die Beschreibung aller Eigen-
schaften, von denen angenommen wird, daf3 die Umgebung des SystemslisieEanie
vereinfachte Verifikation kann dann vollzogen werden, wenn eine Abstraktion der Umge-
bung benutzt wird, die nicht mehr Annahmen beinhaltet, oder aber, wenn eine Abstraktion
des Systems benutzt wird, die nicht mehr garantiert. Unter Beachtung des in dieser Arbeit
benutzten Formalismus wird dieses Prinzip wie folgt beschrieben:

Definition 3.6 Seier? undQ zwei CTA-Module. Dann besteht dierfeinerungsrelation
P refinesQ, wenn die folgenden Bedingungeniditfsind:

1. Q.parg' (1) C P.pars' (1)

2. P.pars'(0) C Q.pars'(0)

3. 9.5\ Qparg'(L) = .2\ P.pars(L)
4. 1711 < M9,

Anmerkung: Die Bedingungen in der Definitionerdknen wie folgt interpretiert wer-
den:
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1. Wenn ein Synchronisationssignain einem ModulM als Eingabe-Signal deklariert
ist, dann garantief¥(, o nicht einzuschinken. Deshalb ist jedes Eingabe-Signal der
Spezifikation ein Eingabe-Signal der Implementation.

2. Beim Auftreten eines Signats als Ausgabe-Signal in einem ModM nimmt M
an, daf¥r von der Umgebung nicht eingesénkt wird. Die Implementierung darf
nicht mehr Annahmen machen als die Spezifikation, also ist jedes Ausgabe-Signal
der Implementation auch ein Ausgabe-Signal der Spezifikation.

3. Die Signale eines Modul®d( konnen eingeteilt werden in eine Menge von Schnitt-
stellensignalenX(.pars' (1) U M.pars'(0) U M.parg' (M)) und eine Menge von
lokalen SignalenX(.pars*(L)). Schnittstellensignale sind diejenigen Signéleer
die M mit der Umgebung kommunizieren kann.

4. M]; = [MA]; = (Q,Q°, M.X UN, —) ist das dem ModuM zugeldrige mar-
kierte Transitionssystem (ganzzahlige Semantik). Die Menge der Sp{igs .
des von® erzeugten Transitionssystems ist eine Untermenge der Menge der Spuren
[[Q];]. des vonQ erzeugten TransitionssystﬁnsDas Auftreten einer Spurin
[[Q],;] . bedeutet, daR das Systemverhaltererlaubt, die Verfeinerung darf nicht
mehr Verhaltensweisen erlauben als die Spezifikation.

3.4.2 Simulationsrelation

Ein Modul P verfeinert ein ModulQ, wennQ fir jeden Schritt voriP einen Schritt mit

der selben Marke ausfiren kann (Sprach-Inklusion). UF die algorithmische Analyse

der Verfeinerung in der Werkzeugimplementierung werden die beiden Modelle auf das
Vorhandensein einer Simulationsrelation hin ggpr Simulation ist ein hinreichendes
Kriterium fur Sprach-Inklusion [DHWTS2]. Sprach-Inklusion (Language inclusiam) f
Timed Automata ist unentscheidbar [AD94]. Obwohl diégsdbgeschlossene Timed Au-
tomata entscheidbar ist, ist die Sprach-Inklusion von extrem hoher ZeitkongpleDes-

halb wird bei den werkzeugunteiiszten Analysen die Existenz einer Simulationsrelation
Uberpiift. Dieses Vorgehen ist auch durch die Annahme gerechtfertigt, daf? zwei Modu-
le, zwischen denen die Verfeinerungsbeziehung bestehtabimiehe Struktur aufweisen.
Diese Annahme ist insbesondere danrildtfwenn die Module im Entwicklungsprozel3
durch schrittweise Verfeinerung entstanden sind.

Bei der Definition der (Timed) Simulation wird der Begriff d&pur aus Ab-
schnitt{2.4.% und damit verbunden dikille beziglich der internen Transitioner> an-
gewendet. In einer Spur kommen keine (lokalen und aufRerhalb des Moduls nicht sicht-
baren) Synchronisationsmarken der internen diskreten Transitionen vor. Nach der Defi-
nition der Simulation folgt die Beschreibung des Algorithmiusden Nachweis der Si-
mulationsrelation. Dabei wurde das Konzept sieheren Simulationsrelatioverwendet
(vgl. [DHWT92]).

Timed Simulation fur CTA-Module wird wie folgt definiert [BeyOla]:

®Fur die Definition der Spur-Semantik siehe Abschnitt 2.4.4 auf §elte 48.




VERFEINERUNGSANALYSE 83

Definition 3.7 Seien? und Q zwei CTA-Module mifP], = (S, S5, X9, —9), [Q], =
(S, 52,30, —0a), P.XNA.X = Pund(P.X\P.pars' (L)) UN = (Q.X\ Q.pars' (L)) UN.
SeiY = (P.3\ P.parg' (L)) UN. Das ModulQ simuliert das ModulP gdw.

e eine RelatiorR C S» x Sq (genannt Simulationsrelation) existiert mit
Vo € S,¥(p,q) €RVY € Sp: (p Do p) = (3¢ 020 d AW.q) ER),

e alle Initialkonfigurationen vorj?], in der Simulationsrelation enthalten sind:
Sy S {p € S»|3q: (p.q) € R}

Anmerkung: Die Uberpfifung der Simulationsrelation betrachtet nur Marken ent-
sprechend der Spuren. Die Transitionsrelatierwurde in Definitior] 2.2]L auf Seife 48
definiert.

Eingabe: markiertes Transitionssystghi, = (Sp, S5, X, —)
mit der zugebrigen Transitionsrelatiop- ,
markiertes Transitionssystef], = (So, 59, Yo, —a)
mit der zugebrigen Transitionsrelation-q,
Y= (P.X\ Pparg' (L) UN = (Q.X \ Qparg'(L)) U N.
Ausgabeitrue gdw. Q simuliertP
Ry := Reach([?||Q],)

do
R§>||Q = Ryjo
forall 0 € &

if S35 Z {pe Sp|3q:(p,q) € Ry} then return false
vp': (p o p’) =

Rajo := RpoN ¢ (p,q) € Ryjjo o
( 3 g =0 d NP d) € Rayo )

return true

Abbildung 3.19: Algorithmusiir den Nachweis einer Simulationsrelation.

Der Algorithmus fir den Nachweis einer Simulationsrelation ist in Abbild{ing 3.19
dargestellt. Zuachst wird fir die parallele Komposition vof® und Q die Menge der
erreichbaren Konfigurationen berechnet. Diese Menge von Péarenwird in einem
iterativen Verfahren als initiale Relatiorurf die Anraherung an die Simulationsrelati-
on zwischen? und Q verwendet. Dann werden in jedem Zyklus einer Fixpunktiterati-
on alle enthaltenen Konfigurationen dahingeh&hdrpiift, ob sie die oben aufgéhrten
Bedingungen eiillen. Sind in der aktuellen Relation Konfigurationspaare enthalten, die
die Bedingungeniir Simulationsrelation verletzen, so werden diese Konfigurationen aus
der Menge entfernt. Falls der Algorithmus eine Initialkonfiguration $oaus der Re-
lation eliminiert, dann existiert keine Simulationsrelation und der Algorithmus kann die
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Uberpiifung mit negativem Ergebnis abbrechen. Sind keine Konfigurationen zu entfer-
nen, dann ist der Fixpunkt erreicht und die Simulationsrelation ist fertig berechnet (und
existiert somit).

Die Simulationsrelation ist im allgemeinen keine Teilmenge fench([P||Q];). Es
ist jedoch korrekt, im Algorithmus von Abbildung 3]19 nfttach([P||Q];) zu beginnen,
und der Algorithmus findet eine Simulationsrelation, falls eine existiert.

Satz 3.7 SeiRs eine Simulationsrelation miRg Z Reach([P]|Q];). Dann existiert eine
SimulationsrelatioriRy C Reach([P||Q];).

Beweis: Eine SimulationsrelatiofRy kann ausRg konstruiert werden durcly =
Rs N Reach([P||2Q];). Bei diesem Schnitt werden nur solche Paare entfernt, die von der
Initialkonfiguration ausgehend nicht erreicht werdéniken. Werden alle nicht erreichba-
ren Paare entfernt, bleibt kein die erste Forderung aus Defifiitipn 3.7 verletzendes Paar im
Durchschnitiiibrig. Die Initialkonfigurationen voifP], bleiben im Durchschnitt erhalten,
da sie inReach([P||Q];) enthalten sind. 0

3.5 Weitere Techniken zur Effizienzverbesserung

Im folgenden werden einige Techniken vorgestellt, die u. a. inahlgingkeit vom zu verifi-
zierenden Modell und dem Einsatzzweck zum Teil erhebliche Performanceverbesserungen
bewirken lonnen. Um die Auswirkungen der Techniken zu demonstrieren, werden auch
hier einige Ergebnisse aus dem Abschnitt 5.4.2 vorweggenommen. Durch die Angabe von
MelRwerten wird die Argumentation empirisch léggit.

Nachdem die getrennte Behandlung von diskreten und Zeit-Transitionen festgelegt
wird, werden im folgenden vier verschiedene Regantationen der diskreten Transitions-
relation beschrieben. Nach dieser Vorstellung werden aus Experimenten mit diesen ver-
schiedenen Repsentationen stammende Mel3reih@nzwei Beispiel-Modelle interpre-
tiert. Die separaten Reggentation der Zeit-Transition wurde beibehalten. Es wurde die
Strategie verfolgt, bei der jeweils zwischen zwei Zeit-Transitionen der Fixpunkt bzgl. der
diskreten Transitionen berechnet wird.

3.5.1 Gesonderte Behandlung der Zeit-Transitionsrelation

Zunachst wird die Charakteristik von diskreten im Vergleich zu den Zeit-Transitionen be-
trachtet. Eine Zeit-Transition ebht den Wert einer jeden Uhr des Modells urithrit

somit zu Ablangigkeiten zwischen den Komponenten, selbst wenn zwischen ihnen kei-
ne direkte Kommunikation stattfindet. Diskrete Transitionen ohne Synchronisationsmarke
fuhren nicht zu zu#zlichen Ablangigkeiten innerhalb des BDDs, der die Menge aller
erreichbaren Konfigurationen résentiert. Deshalb wird die Resentation der Zeit-
Transitionen von der Re@sentation der diskreten Transitionen getrennt und beim Algo-
rithmus fr die Erreichbarkeitsanalyse innerhalb einer Iteration folgende Basisstrategie be-
nutzt: Zuerst wird der Fixpunkt der Erreichbarkeitsmenge unter ausschliel3licher Anwen-
dung von diskreten Transitionen berechnet. Erst danach werden die Nachfolger bzgl. der
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Zeit-Transition berechnet. Zahlreiche Experimente mit Rabbit haben gezeigt, dal3 diese
Strategie nicht nur erfolgreich, sondern auch notwencﬁg ist

3.5.2 Repiasentation der diskreten Transitionsrelation

In diesem Abschnitt werden verschiedene Repntationen der Transitionsrelation be-
schrieben und deren Effekte anhand der Analyse einiger Beispiele diskutiert/[BHO1].

3.5.2.1 Geteilte Transitionsrelation (GTR)

Die Betrachtung der monolithischen Transitionsrelation gab wichtige Einsichtedid
Wahl der Variablenordnung, insbesondeiie die automatische. Wie im Abschrfitt 3.2.6
bereits ausgéhrt, wird die Transitionsrelation selbst in der Praxis jedoch nicht als mono-
lithische Vereinigung, sondern als geteilte Transitionsrelatiorasgntiert, d. h. es werden
einzelne partielle Transitionsrelationen als implizite Vereinigung betrachtéhdardaifir
liegen einerseits in der Effizienz der sequentiellen Anwendung mehrerer kleiner Transiti-
onsrelationen nacheinander, andererseits ist der Speicherplatzbedarf der geteilten Transi-
tionsrelation linear begrenzt. Diese Erkenntnis stimmt mit den Ergebnissen anderer For-
schungsgruppetiberein [RAB 95].

Eine geteilte Transitionsrelation nach Abschnitt 3.2.6 besteht aus einer diskreten Tran-
sitionsrelation fir jede Synchronisationsmarkec >:

a !
a / AN Hk(qka Qk)v fa’lls a < Ek
—>(Q17 qi; -+, qn, Qn) — mke{l’g 77777 n} { [[Q;c = qkﬂ7 sonst

und einer Transitionsrelatioiif das Vergehen einer Zeiteinheit:

1 1
1, ¢ s €)= [ ) — 1k, 4i).

ke{1,2,...n}

Beziglich der Kofaktoren giltiir allea € ¥ und alle; € {1,...,n}:

{ Snlar, @),  falls a € oy, }

(@1, 01 s G ) o101} S { 0, [d, = qi],  somst

Daraus folgt mit Sat3, daR die BDD-&Re fir % in O(n) liegt. Dies gilt unabhngig
von der Reihenfolge der Komponenten in der Variablenordnung, es wird nur vorausgesetzt,
daf} die Bits einer Komponente in der Variablenordnung zusamangamde Positionen

einnehmen. Analog liegt die GBe des BDDsifr die Zeit-Transitionsrelation> in O(n).
Damit liegt die Summe der BDD-@Ren der partiellen Transitionsrelationeﬁbt(mQ).

Der Speicheraufwandif die Repasentation der geteilten Transitionsrelation ist also ak-
zeptabel.

%In Gespachen mit anderen Wissenschaftlern wurde deutlich, daR die Performance der BDD-basierten
Analyse von Realzeit-Systemen unter anderem wegen der Nichtbeachtung dieser Strategie bisher weit unter
den Erwartungen lag.
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3.5.2.2 Teilweise vereinigte Transitionsrelation (TVTR)

Die erste Alternative zur Re@sentation der Transitionsrelation besteht darin, alle BDDs
fur die diskreten Transitionen eines Automaten (nur interne Transitionen werden betrach-
tet) zu vereinigen. & diese Vereinigung kann die BDD-&Be kleiner sein als die Summe

der einzelnen BDDs der partiellen Transitionsrelationen. Da die Komptedétr Erreich-
barkeitsoperationen von der &@3e der die Transitionsrelation régentierenden BDDs
abhangt, kann somit auch die Berechnungszeit geringer werden.

Es gibt jedoch keine Garantie daf dal? die BDD-Gil3e der TVTR kleiner ist als die
summierte BDD-Gbl3e der GTR. Ein Werkzeughknte aber die TVTR berechnen und die
GrolRen der beiden Regsentationen der Transitionsrelation miteinander vergleichen, um
zu entscheiden, welche R@gentationir die Verifikation sinnvoll ist.

Genauso wie bei der GTRaghst auch die @fie der teilweise vereinigten Transiti-
onsrelation quadratisch mit der Anzahl der im Modell vorhandenen Automaten. Dies ist
bei den beiden folgenden Afizen im allgemeinen nicht der Fall. Trotzdenken sie
prinzipiell zu kleineren BDD-Ref@sentationen als bei der GTR oder TVTihfen.

3.5.2.3 Vereinigte Transitionsrelation (VTR)

Die Vereinigung amtlicher diskreter Transitionen stellt eine weitere Alternative dar. Wenn
die BDD-Gio3e der resultierenden Transitionsrelation klein genug ist, dann kann diese
Repiasentation atzlich sein. Jedoch gibt es einige Argumente gegen die vereinigte Tran-
sitionsrelation:

e Die grofditen Zwischen-BDDs entstehen als Ergebnis des Durchschnitts einer Er-
reichbarkeitsmenge mit einer Transitionsrelation. Diese BDDs sind in der Tendenz
um so kleiner, je kleiner die jeweils an der Operation beteiligten BRiDdie Tran-
sitionsrelation sind. Daher kann es deutlich vorteilhafter sein, viele kleine BDDs
(TVTR, GTR) anstelle weniger grof3er BDDs (VTR) anzuwenden.

e Wird die vereinigte Transitionsrelation verwendet, werden bei einem Schritt der
Fixpunktiteration alle mit genau einem Erreichbarkeitsschritt erreichbaren Nach-
folgerkonfigurationen berechnet. Werden die partielle Transitionsrelation oder die
teilweise vereinigte Transitionsrelation verwendétnken in einem Schritt der Fix-
punktiteration mehrere Transitionen nacheinander schalten (da die berechneten neu-
en Konfigurationen sofort zur Erreichbarkeitsmenge hinziggeiverden). Somit
kann der Algorithmus in einer Fixpunktiteration schon viele Konfigurationen mit
berechnen, die bei der VTR erst mit mehr als einer Iteration erreichbar sind. Da-
durch werden bei der VTR, speziell bei vielen neberfigen Transitionen, meist
mehr Iterationenifr die Berechnung des diskreten Fixpunktes notwendig, was den
eventuellen Vorteil der kleinen Transitionsrelation (VTR) wieder zunichte machen
kann.
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3.5.2.4 Transitive Hille der Transitionsrelation (THTR)

Beim Erreichbarkeitsalgorithmus erfolgt zwischen je zwei Zeit-Transitionen eine Fix-
punktiterationtiber die diskreten Transitionen, und bei der vereinigten Transitionsrela-
tion existiert nur ein BDD iir die Transitionsrelation. Deshalb liegt die Strategie nahe,
die Berechnung der diskreten Fixpunkte zu ¥gden, indemiir die Transitionsrelation
die transitive Hille errechnet wird. Dann iwde ein BDD die Relationiir die gesamte
Fixpunktiteration repsentieren. Diese Strategighft besonders dann zur Performance-
Verbesserung, wenn ein Modell eine grol3e Anzahl an Fixpunktiteratiaitigén

Die transitive Hille fur eine einzelne Transition ist nicht sehr sinnvoll, weil in den
meisten Rllen direkt nach dem Schalten einer Transition die gleiche Transition nicht noch
einmal einen Fortschritt bringt (auf3er bei Schleifen). Somit wird nur diketHtler verei-
nigten Transitionsrelation in Betracht gezogen oder ggf. dikeHler teilweise vereinigten
Transitionsrelation. Die transitiveiile aller Transitionen ist ineffizient, wenn die BDD-
Repisentation sehr grol3 ist oder die Berechnung der transitiiie selbst aufwendig
ist.

3.5.2.5 Diskussion anhand von Mel3ergebnissen

Im folgenden werden einige Resultate aus Experimenten mit zwei verschiedenen Mo-
dellen wiedergegeben: Die Ergebnisge das Modell mit acht parallel laufenden Mini-
Automaten (TwoState8) nach Abbildupg 3.23 auf Seie 94 werden in Tqbelle 3.2 darge-
stellt, die Ergebnisseif das Modell mit 24 Fischer-Prozessen (Fischer24) nach Abbil-
dung[3.11 auf Seite 74 in Tabefle B.3. Die erste Zeile jeder Tabelle gibt die verwendete
Rep@sentation der Transitionsrelation an. Die zweite Zeile gibt die Laufzeit zur Berech-
nung der Erreichbarkeitsmenge wieder. Dié&& des gifdten in der diskreten Fixpunk-
titeration zwischen je zwei Zeit-Transitionen auftretenden Zwischen-BDDs wird aus der
dritten Zeile ersichtlich. Ein wichtiger Einflul3faktdinfdie Performance ist die in der vier-

ten Zeile aufgdihrte Anzahl der bei der Analyse ausiiifenden diskreten Transitionen

in der Fixpunktiteration. Um die Struktur und @3e der Transitionsrelation zu verdeutli-
chen, werden die Anzahl der an der Riegentation der vollahdigen Transitionsrelation
beteiligten BDDs in deriinften Zeile und die Gesamtifse der Transitionsrelation in der
sechsten Zeile der Tabelle angegeben.

Typ der Transitionsrelation GTR | TVTR VTR | THTR
Berechnungszeit (in Sekunden) 158.39| 100.59| 77.53| b55.67
Knotenanzahl des gRten Zwischen-BDD 165545| 165545| 159340| 127388
Anzahl diskreter Schritte 2752 1376 530 172
Anzahl der BDDs zur Regisentation der Transitionsrelation 16 8 1 1
GesamtgbRe der Transitionsrelation (in BDD-Knoten) 208 112 112 112

Tabelle 3.2: Verifikationsresultate mit vier verschiedenen Regmtationen der Transiti-
onsrelation (TwoState8).

Modell "TwoState8”: Aus Tabellg 3. ist ersichtlich, da die teilweise vereinigte
Transitionsrelation die bétigte Rechenzeittir das Modell erheblich verringert. Der
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Speicherbedarf des @ften Zwischen-BDDs bleibt unvérdert, was bedeutet, dal3 die
alternierende Nachfolgerberechnung mit unterschiedlichen Transitionen eines Automaten
bei diesem Modell nichtifr die Gibl3e des Zwischen-BDDs verantwortlich ist.

Die verringerte Laufzeit bei der TVTR resultiert aus der Tatsache, daf3 nur halb so viele
diskrete Schritte berechnet werderigssen (da von jedem Automaten die beiden Transi-
tionen vereinigt wurden). Die teilweise vereinigte Transitionsrelatiordtigirhalbsoviele
BDD-Knoten zur Repisentation als die beiden einzelnen Transitionen bei der GTR. Das
zweimalige Berechnen der Nachfolger mit eineb(@gren Transitionsrelation braucht bei
der GTR viel mehr Zeit als bei der TVTR.

Die GesamtgilRe veandert sich bei der vereinigten Transitionsrelation dadurch nicht,
weil alle Automaten voneinander unabiygig sind. Durch diese vereinigte Rapentation
konnen in einem Schritt mehrere Folgekonfigurationen gleichzeitig berechnet werden, bei
denen je ein Automaten einen Zustaimldsrgang vollzieht. Es wird schneller ein Fort-
schritt in der diskreten Fixpunktiteration erzielt, es werden also insgesamt viel weniger
diskrete Transitionen geschaltet und der Algorithmusakréinen nochmaligen Perfor-
mancezuwachs. Die GRe der Zwischen-BDDs ist kleiner, weil nicht mehr so viele Zwi-
schenergebnisse entstehen und diftgn BDDs aus Aldngigkeiten resultierten, die bei
der VTR wegen der disjunktiven Kombination der Transitionen mehrerer Automaten nicht
mehr explizit vorkommen.

Da die Transitionsrelation durch die Vereinigung nichblggr geworden ist, ist ein
weiterer Schritt zur Performancesteigerung offensichtlich: Durch die Berechnung der
transitiven Hille der vereinigten Transitionsrelatiordohknen weitere diskrete Transitio-
nen vermieden werden, wobei insbesondere diejenigen Transitionen entfallen, die bei der
Uberpiifung des Fixpunkt-Kriteriums angewendet werden, um festzustellen, daf keine
neuen Konfigurationen hinzugekommen sind. Die Laufzeiiwemkng resultiert aus der
Verringerung der Anzahl der diskreten Transitionen. Da die Fixpunktiteration in einem
Schritt berechnet wird, werden weniger grol3e Zwischen-BDDs erzeugt. Interessant ist,
dal3 die Gol3e der Zwischen-BDDs nur so wenig altif Dies besitigt empirisch, daf3
die Zeitabkngigkeitenir die zwischenzeitliche Aufhung der BDDs in der Erreichbar-
keitsanalyse verantwortlich ist. Zu beachten ist diéff&&x des End-BDD4dif die Erreich-
barkeitsmenge von 16 Knoten im extremen Gegensatz ziB€sdes gifditen Zwischen-
BDDs von 127.388 Knoten.

Typ der Transitionsrelation GTR | TVTR VTR
Berechnungszeit (in Sekunden) 37.74| 42.10| 487.79
Knotenanzahl des gRten Zwischen-BDD 47627 | 47627 | 141956
Anzahl diskreter Schritte 2160 432 146
Anzahl der BDDs zur Repisentation der Transitionsrelation 120 24 1
GesamtgbRe der Transitionsrelation (in BDD-Knoten) 1695| 3160 | 67615

Tabelle 3.3: Verifikationsresultate mit drei verschiedenen Bsgrtationen der Transiti-
onsrelation (Fischer24).

Modell "Fischer24”: Bei dem Modell fir Fischers Protokoliithrt das Vereinigen von
Transitionsrelationen bei der TVTR und der VTR nicht zu einem besseren Laufzeitverhal-
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ten, weil die Kommunikation innerhalb des Modells zu groBen BOMDstf In Tabellg¢ 3.3
auf der vorherigen Seite wird reflektiert, daf3 die Anzahl der BDD-Knoten d&3ten
Zwischen-BDD unveindert bleibt, wenn die TVTR statt der GTR verwendet wird.

Die durchschnittliche Qif3e einer Transitionsrelation bei der GTR bkgtr
14 (1695 /120) BDD-Knoten. Beider TVTR ist diesedBe gestiegen auf 131 (3160/ 24)
BDD-Knoten pro Transitionsrelation. Obwohl sich die Anzahl der diskreten Schritte bei
der TVTR auf ein lnftel der Anzahl bei der GTR verringert hat, steigt die Berechnungs-
zeit etwas an. Dies resultiert aus den Operationen mit den ziemlich groRen BDDs der
Transitionsrelation.

Wird die vereinigte Transitionsrelation eingesetzt, so steigt die Anzahl der BDD-
Knoten fr die Transitionsrelation auf 67.615 Knoten (statt 3160 Knoten bei der TVTR).
Die gro3ten Zwischen-BDDs steigen auf das Dreifache déf¥éiei der GTR (bzw. TV-

TR) an. Die disjunktive Kombination der Nachfolgerkonfigurationen verschiedener Kom-
ponenten vergiiert die Zwischen-BDDs. Aus diesen beideruten ist eine enorme
Verschlechterung der Berechnungsperformance zu verzeichnen.

Damit gilt fur die vereinigte undifr die teilweise vereinigte Transitionsrelation bei
diesem Modell: Der Vorteil, weniger BDDs zur R@&gentation der Transitionsrelation
zu haben, und die stark reduzierte Anzahl diskreter Schritte in den Fixpunktiterationen
konnen den Performanceverlust durch die enorm gro3en BDZBd Transitionsrelation
und die grof3en BDDdIr die Erreichbarkeitsmenge nicht ausgleichen.

Durch die schlecht komprimierte Régentation der vereinigten Transitionsrelationen
wird von der Verwendung einer transitiveruilte fir die Transitionsrelation bei Fischers
Protokoll abgesehen.

Modell "AND-Schaltung”: Ein weiteres Beispiel, bei dem der Einsatz einer vom Stan-
dard abweichenden Regmentation der Transitionsrelation zu erheblicher Performancever-
besserungifhrt, ist das bereits im Kapitg] 2 vorgestellte Modell einer AND-Schaltung. In
der Tabell¢ 5]3 auf Seife 1]75 im Abschfitt 5.4.2.2 wird verdeutlicht, daf3 die Verwendung
einer Kombination der teilweise vereinigten Transitionsrelation mit der transitivgie H
sich in stark verlarzter Laufzeit bemerkbar macht.

3.5.2.6 Schlul3folgerungen

Die Experimente mit verschiedenen Modellérnfen zu folgender Argumentation: Die
geteilte Transitionsrelation ist generell eine sehr gutsung, die einfach ist undlhstens
guadratische Speicherplatzkompléxiiufweist und damit die Voraussetzurig kine
ziemlich effiziente Analyse liefert. Wenn die BDD-Régentation der vereinigten Tran-
sitionsrelation (TVTR oder VTR) kleiner ist, ist mit diesen Réagpentationen eine Perfor-
mancesteigerung aglich, wobei bei der VTR das Risiko explodierender Zwischen-BDDs
besteht. Ist die transitiveile der vereinigten Transitionsrelation nicht vieb@er als die
geteilte Transitionsrelation, ist mit dieser Strategie eine weitere Performancesteigerung
moglich. Somit kann ein Werkzeug vor dem Start aufwendiger Analysen verschiedene
Transitionsrelationen berechnen und durch Vergleich der BDaf3ém diefir die Erreich-
barkeitsanalyse am besten geeignete aiésn.
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Abbildung 3.20: Anzahl der BDD-Knoten der Erreichbarkeitsmengdnend der Fix-
punktiteration bei verschiedenen Ordnungen der Anwendung der diskreten Transitionen
in Abhangigkeit von den Zeitschritten (Fischer24).

3.5.3 Ordnung der diskreten Transitionen

Wird die geteilte oder teilweise vereinigte Transitionsrelation genutzt, sind mehrere dis-
krete Transitionen vorhanden und eReihenfolge ihrer Anwendurig der diskreten Fix-
punktiteration ist festzulegen. Die zwischenzeitlich entstehende Menge erreichter Kon-
figurationen im Erreichbarkeitsalgorithmus (Zwischenwerte foim Abbildung[3.% auf
Seite] 62) fAngt stark von dieser Ordnung ab und somit auch dig€rder diese Men-

gen repasentierenden BDDs. Eine schlecht g&te Ordnung der diskreten Transitionen
fuhrt zu wesentlich gif3eren Zwischen-BDDs als eine gut géwe Ordnung. Im folgen-

den wird eine Heuristik zur @sung dieses Problems vorgestellt.

Zur lllustration der Wichtigkeit dieser Betrachtung dient Abbild{ing B.20. Es viird f
jede diskrete Fixpunktiteration die Anzahl der BDD-Knoten déd3gn Erreichbarkeits-
BDDs dargestellt. Die obererumf Graphen sind die Ergebnisse der Anwendung von
zufallig gewahlten Ordnungen der diskreten Transitionen. Der Graph mit den kleinen
Zwischen-BDDs resultiert aus der folgenden Ordnung der Anwendung: Die internen Tran-
sitionen sind in der gleiche Reihenfolge angeordnet wie die Automaten, zu denen die
Transitionen gebren, in der Variablenordnung eingeordnet sind. Als erstes kommen al-
so die Transitionen des ersten Automaten in der Variablenordnung, dann die Transitionen
des zweiten, u.s.w. Synchronisierte Transitionen stehen ganz am Anfang vor den internen
Transitionen.

In der Literatur wird die Aufgabe dieses Ordnens "Quantification Scheduling Pro-
blem” genannt. Chauhan et al. versuchen, eine gute Ordnung durch kombinatorische Op-
timierung zu finden [CCJ01]. Sie benutzen die von Moon und Somenzi vorgeschlagene
Abhangigkeitsmatrix [MHSO00], um die Anzahl der beteiligten abgigen Variablen so
klein wie mbglich zu halten und mittels Heuristiken whsll Climbing oderSimulated An-
nealingeine gute Reihenfolge zu finden. Bei dem dort betrachteten BDD-Paket wird die
Variablenordnung dynamisch zur Laufzeit ermittelt. Darin differenziert sich Rabbit von
vergleichbaren Werkzeugen: Sowohl die Variablenordnung als auch die Ordnung der dis-
kreten Transitionen werden statisetr Beginnder Analyse berechnet. Dabei flieRen alle
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verfugbaren Informationeaber die Modellstruktur und den Kommunikationsgraphen ein.
Dies bedeutet, daf3 die Ordnungen bei Rabbit durch abstrakte Information élvezeh
Ebene (Modellstruktur) festgelegt werdemahwend vergleichbare Werkzeuge erst durch
geeignete Verfahren (Heuristiken) verwertbare Informationen aus einer niedrigeren Ebene
(Transitionen) mittels Abstraktion gewinnenissen. Dal} dieses Vorgehen zu Performan-
ceverbesserungeitirt, wird durch die MeRergebnisse in Abschhiit §.4.2 nachgewiesen.

3.5.4 On-the-fly-Analyse

In diesem Abschnitt wird eineinizliche Technik vorgestellt, mit der die explodierende
BDD-Grol3e aufgrund zeitbasierter Algigkeiten bei einigen Modellen vermieden wer-
den kann. Selbst wenn die Komponenten nicht direkt miteinander kommunizieren, kann
die BDD-Rep#sentation der erreichbaren Konfigurationethvend des Berechnungspro-
zesses sehr grof3 sein. Der Grundidast, daf} die Konfigurationen der einzelnen Kom-
ponenten vom Vergehen der Zeit @nlgig sind. Somit sind die Komponenten indirekt
miteinander verbunden.

Im Gegensatz zum Standard-Algorithmus, der zuerst die Menge aller erreichbarer
Konfigurationen berechnet und daidhberpiift, ob der Durchschnitt mit der Menge der
verbotenen Konfigurationen leer ist, zeichnet sich der hier vorgeschlage+ibe-fly
Algorithmug9 durch die folgenden Eigenschaften aus:

e Speicherplatz sparenDaten, die @ir den weiteren Berechnungsvorgang nicht mehr
von entscheidendem Interesse sind, werden aus dem Speicher entfernt. Dies be-
deutet fir die Erreichbarkeitsanalyse, daf3 nicht die volle Menge der erreichbaren
Konfigurationen berechnet wird. Der Nachteil eines solchen Algorithmus ist, dal3
dieser nibglicherweise mehr Iterationen und ein komplizierteres Abbruchkriterium
berdtigt als der Standardalgorithmus.

e Schneller Abbruch. Sobald Daten eine Entscheiduiiger das Resultat der Be-
rechnung erlauben, bricht der Algorithmus den Berechnungsvorgang tabdié=
Erreichbarkeitsanalyse bedeutet dies, dal die Fixpunkt-lteration sofort abgebrochen
wird, sobald eine der verbotenen Konfigurationen berechnet worden ist. Diese Ei-
genschaft wurde bereits im Algorithmus von Abbildyng] 3.1 auf Jeite 52 imple-
mentiert. Besonders sinnvoll ist dieses Vorgehen in der Entwicklungsphase eines
Modells, wenn das Modell noch Fehler ealth

Bei der Erreichbarkeitsanalyse ist es nicht unbedingt erforderlich, die volle Men-
ge mit allen erreichbaren Konfigurationen zu speichern. Es ist prinzipiell ausrei-
chend, jede erreichbare Konfiguration ein einziges Mal zu berechnen, Ufenprob
es sich um eine verbotene Konfiguration handelt, und sie nach di#tsemprifung
wieder aus dem Speicher zdschen. Der hier verwendete Ansatz ist der, die Fol-
ge Reach([A];)(0,0), Reach([A];)(1,1),... zu berechnen und nur die aktuelle Menge

107ur Unterscheidung et der bisher betrachtete Algorithmus die BezeichnEnlirsetBerechnung.
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Eingabe: Abgeschlossener Timed Automatbe- (L, L°, X, 3, [, E)
mit der ganzzahligen Semanfik], = (L x Val(X),L° x {v"}, S UN, —),
Menge von KontrollzugtndenZ”

Ausgabetrue gdw. L N [[A] ]z # 0

R:=L° x {4°}

DiscreteFixedPoint (A, R)

s:=0;p:=0

Rprev =0

while R, 2 Rdo
if p <5 then

pi=Ss
Rprev =R
9 R:={¢e€LxVa(X)|3q:qe RNq>}

10  DiscreteFixedPoint (A, R)

11 s:=s+1

12 if RN (LY x Val(X)) # 0 then return true

13 return false

coO~NOOThA~,WNEBE

Abbildung 3.21: Algorithmusiir die On-the-fly-Analyse.

Reach([A];)(i,7) und eine der vorher berechneten Mengen im Speicher zu halten. Die-
se Strategieithrt zu dem Problem, zu entscheiden, wann alle erreichbaren Konfiguratio-
nenuberpiift worden sind. Im allgemeinen existiert keire N, so daf3 die Bedingung
Reach([A];)(i,7) 2 Reach([A];)(i+ 1,7+ 1) gilt, was ein einfaches Abbruchkriterium
ware.

Ein simpler Algorithmus &nnte das Abbruchkriteriuraberpiifen, indem er alle be-
rechneten Mengeeach([A];)(0,0), ..., Reach([A];)(i, ) speichert undiberpiift, ob
Reach([A];)(¢ + 1,7 + 1) in einer der bereits berechneten Mengen enthalten ist. Die-
ses Vorgehen iwrde zu einem enormen Speicherverbratioidie Erreichbarkeitsanalyse
fuhren.

Der Algorithmus in Abbildung 3.1 speichert nicht alle bereits berechneten Mengen
Reach([A];)(¢,4) der vorhergehenden Schritte, sondern nur eine einzige, im Algorithmus
R,.e, genannte. Die Berechnung des Fixpunktes der Mehgater ausschlief3licher An-
wendung diskreter Transitionen ist im Algorithmus miscreteFixedPoint (A, R)
abgekirzt.

Im folgenden werden die Terminierung und der Aufwaiiddie On-the-fly-Analyse
nachgewiesen.

Satz 3.8 Seienl’, und A 4 zwei einem abgeschlossenen Timed Automdtangeordnete
natirliche Zahlen mit den folgenden Eigenschaften:

1. AA>O,
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Abbildung 3.22: Kleinster gemeinsamer Zyklis &lle Laufe.

2. Reach([[ﬂ]]l)(TA, TA) D) Reach([[fl]]l)(TA + AA, Ty + AA) und
3. furalleT”, A’ € N mit den Eigenschaften 1 und 2 gilt:

o 7"+ AN >T,+ Ay oder
° T/+A,:TA+AAUHdA/2AA.

Der Algorithmus ir die On-the-fly-Analyse nach Abbilduing 3.21 terminiert nach we-
niger als3(74 + A 4) Iterationen der (while-) Schleife und liefert das Ergebmige gdw.

LN [[Alc] s # 0.

Beweis: Wegen der Endlichkeit des Zustandsraumes (bei Benutzung der ganzzahli-
gen Semantik) existieren rimtiche Zahleri’’, und A 4 mit den definierten Eigenschaften.
Nach der Berechnung vaReach([A];)(0,0), ..., Reach([A] ;) (Ta+Aa, Ta+A4) wWur-
den tat&chlich alle erreichbaren Konfigurationéberpiift, und der Algorithmus kann
terminieren.

Wahrend jedetJberpiifung des Abbruchkriterium®,,.., 2 R in Zeile 5 gilt R =
Reach([A];)(s,s) und Ry, = Reach([A];)(p,p), wobeip die gbBte Zweierpotenz
ist, die kleiner alss ist (ausgenommei®,,., = 0 falls s = 0; p = 0 falls s < 1).
Seik die kleinste Zweierpotenz mit > 74 undk > A 4. WegenReach([A];)(k, k) 2
Reach([A];)(k+Ax, k+A 4) terminiert der Algorithmus sjtestens nach der Berechnung
von Reach([A];)(k + Aa k + Ax). Weil k + Aq < 3(Ta + Ay) gilt, berdtigt der
Algorithmus lochstens die dreifache Anzahl von Iterationen des Algorithmus, der alle
Konfigurationsmenge®Reach([A];)(i, i) speichert. Die Ungleichung+ A4 < 3(T4 +
A,) folgt ausk < 2A 4 < 2(Tx + An). O

Abbildung[3.22 illustriert diese Situation. Nagh, Schritten ist eine Konfigurations-
menge erreicht, die alle nadhy, + A4 Schritten erreichbaren Konfigurationen beinhaltet.

Ein potentielles Problem Uf die Effizienz dieses Algorithmus ist, dal3
die Anzahl der IterationenT, + A, beti@achtlich goRer sein kann im Ver-
gleich zur Anzahl der Iterationen des hémkmlichen Algorithmus, welche

min({k: € N| Reach([A],)(0, k) = Reach(JA],)(0, k + 1)}) +1 betagt. Die Er-

fahrung im praktischen Umgang mit verschiedenen Modeligntfzu der Vermutung,
dal3 diese Strategie zu enormer Performancesteigerung bei Modellen mit wenig expliziter
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Abbildung 3.23: Mini-Automat mit zwei Zuanhden.c; ist eine Uhr,u; und/; sind Kon-
stanten.

# Kompon. 4 8 16 32 64 128 256
# Konfigur. | 3.3-10° | 1.1-10' | 1.2-10%%2 | 1.5-10%* | 2.2-10% | 4.8-10'76 | 2.3 10353
BDD-GroRe 8 16 32 64 128 256 512
On-the-fly 0.06 0.19 1.23 6.11 26.8 123 582
Full-set 0.75 63.7 | >400 MB

Tabelle 3.4: Laufzeit zur Berechnung aller erreichbarer Konfiguratioaedds Modell
mit zwei Zustinden und einer Uhr je Komponentér(t,; = 12,1, = 9).

Kommunikation tihrt und sich nicht sehr nachteilig bei Modellen mit viel expliziter
Kommunikation auswirkt.

MeRergebnisse.In der Tabellg¢ 34 wird gezeigt, daf’ nicht nur die Variablenordnung
von entscheidender Bedeuturigy fdie Effizient ist, sondern auch die Strategie des Al-
gorithmus: die On-the-fly-Analyse kann die Effizienz enorm verbessern. Als Beispiel
wird das kleine Zwei-Zustands-Modell aus [BMPY97] benutzt, dessen Automat in Abbil-
dung[3.28 dargestellt ist. Ui die Komposition mehrerer solcher Automaten wird in der
zweiten Zeile der Tabelle die Anzahl der erreichbaren Konfigurationen iraAdgigkeit
von der Anzahl der beteiligten Automaten (erste Zeile) dargestellt, wobei zu jedem Auto-
maten eine Uhr gairt. Die Gibl3e des BDDiir die Menge aller erreichbarer Konfiguratio-
nen ist in der dritten Zeile dargestellt. Die vierte Zeile étithlie Berechnungszeiten bei
der Benutzung des On-the-fly-Algorithmus und diafte Zeile verdeutlicht die Explosi-
on der Repiisentation der Zwischenergebnisse bei einem Algorithmus, der alle erreichten
Konfigurationen speichert (vgl. den Algorithmus in Abbildding 3.1 auf $eite 52).
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Abbildung 3.24: Anzahl der BDD-Knoten der Erreichbarkeitsmengénend der Itera-
tionen mitFull-set-Berechnung (TwoState8).

Abbildung [3.24 visualisiert die Situation beim hérkmlichen Algorithmus: Ein
starkes Wachstum der R&sentation der Zwischenresultate der Erreichbarkeitsmenge
wahrend der Fixpunktiteration wird deutlich. Die Darstellung zeigt die Knotenanzahl
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Anzahl BDD-Knoten
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Abbildung 3.25: Anzahl der BDD-Knoten der Erreichbarkeitsmengénend der Itera-
tionen mitOn-the-fly-Berechnung (TwoState8).

des gblRten Zwischen-BDD jeweils zwischen zwei Zeit-Transitionen. Obwohl die ver-
schiedenen Komponenten nicht direkt miteinander kommunizieren, sind ihre Konfigura-
tionen voneinander aldingig wegen der Zeit-Transition. Die On-the-fly-Version profitiert
von der Tatsache, dal3 die Konfigurationen zu einem bestimmten Zeitpunkt voneinander
unablangig sind; die maximale BDD-@Re betagt weniger als 44 Knoten (vgl. Abbil-

dung3:25).

3.5.5 Wabhl der Hash-Funktion

Einem die Performance eines BDD-Pakets sehr stark beeinflussenden Parameter wurde in
der Literatur bisher erstaunlich wenig Aufmerksamkeit geschenkt. In einem BDD-Paket
werden zur effizienten Suche von BDD-Knoten Hash-Tabellen und Caches eingesetzt. So-
wohl in der Hash-Tabelle der BDD-Knoten als auch beim Cacinalie Operationen ist
die gute Streuung der Hash-Funktieimesignifikante Voraussetzungif gute Performan-
ce des BDD-Pakets. Diese wird von deingigen BDD-Paketen im allgemeinen auch
bericksichtigt.

Die fur die Berechnung des Hash-Wertes selbsbbgte Laufzeit minimal zu halten,
ist jedoch eineweiterewichtige Voraussetzung. Da die Hash-Funktion vor jedem Ope-
rationsaufruf @ir die Berechnung des Cache-Index und vor jedem Erzeugen eines neuen
BDD-Knotens berechnet wird, geht die Laufzeit dieser Funktion direkt in die Gesamt-
laufzeit ein. In einer an der BTU Cottbus angefertigten Studie wurde empirisch nachge-
wiesen, dal3 die Laufzeit der Hash-Funktion einen grof3en Anteil an der Gesamtlaufzeit
hat [Noa99]. Aus diesem Grund wird in dem in Rabbit integrierten BDD-Paket eine sehr
gut streuende Hash-Funktion verwendet, die zur Minimierung des Berechnungsaufwands
ausschliel3lich die Operationen bitweises Verschieben, Addition und bitweises XOR ver-
wendet.

3.5.6 Behandlung inaktiver Uhren

In der Erreichbarkeitsanalyse kommt es darauf afigliohst wenige Schritte der Fix-
punktiteration durchifhren zu nissen und bei der Berechnunggtichst komprimiert re-
prasentierbare Mengen von Uhrenbelegungen zu erhalten.
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Es ist zu beobachten, daf? in den meisten Modellenafagt vorkommen, in denen
die Werte einiger Uhren keine Rolle spielen. Earevein unitiger Aufwand, @ir diese
Uhren verschiedene auftretende Wertekombinationen zu speichern. Daws und Yovine ha-
ben dieses Verhalten bei der DBM-basierten Erreichbarkeitsanalyse beobachtet und eine
entsprechende Reduktion des Modells vorgeschlagen [DY96].

Definition 3.8 Eine Uhr ist in einem Zustandktiv, wenn ihr Wert EinfluR auf das
zukinftige Verhalten des Automaten hat, d. h.

e wenn die Uhr in der Invariante des Zustands oder deéachter eines ausgehenden
Zustand#bergangs auftritt oder

e wenn die Uhr im Zielzustand eines ausgehenden Zudidedsangs aktiv ist und
von diesem Zustanidbergang nicht zuirckgesetzt wird.

Durch diese Betrachtungen kann eine generelle Richtlimelife zu analysierenden
Modelle festgelegt werden, bei denen zur Vermeidung vonotigem Speicher- und
Rechenzeit-Aufwand eine Sonderbehandlung der inaktiven Uhren erfolgt:

Fur Zustéinde, in denen die Uhrenwerte keine Rolle spielen, werden die inaktiven Uhren
vor den Eintritt in den Zustand auf den ihnen zugeordneten Maximalwert gesetzt. Somit
werden bei einer Zeit-Transition keine at&lichen Uhrenwertdlf diese Uhr erzeugt.

Diese Richtlinie kann problemlos eingehalten werden, indem das Modell von einem
Werkzeug durch statische Analyse auf inaktive Uhren @giépmd anschliel3end durch
automatische Transformation angepal3t wird.

Modell Fischer16| Fischer32| AND4 | ANDS8
Ohne Anhalten inaktiver Uhren:

Verifikationszeit 6.70 62.8 24.7 3170
Anzahl BDD-Knoten 22484 95725| 122118 -
Mit Anhalten inaktiver Uhren:

Verifikationszeit 6.42 61.5 9.54 450
Anzahl BDD-Knoten 6190 24983 | 45869 | 712469

Tabelle 3.5: Performanceverbesserung durch "Anhalten” inaktiver Uhren.

Mel3ergebnisseAn einigen Beispielen wird nachgewiesen, dal} die Richtlinie zur Be-
handlung inaktiver Variablen taishlich zu Performanceverbesseruigrt. In der Tabel-
le[3.3 werden MeRergebnisse Modelle von Fischers Protokoll mit 16 und 32 Prozessen
sowie von einer AND-Schaltung mit 4 und 8 E#énggen in zwei Versionen wiederge-
geben. Beim ersten Experiment werden die Verifikationszeit der On-the-fly-Berechnung
(in Sekunden) und die @Re der Erreichbarkeitsmenge (in BDD-Knotei) Modelle
aufgefihrt, in denen inaktive Uhren nicht angehalten werden. Im zweiten Experiment
werden entsprechende Werte tlie Modelle unter Bercksichtigung der inaktiven Uhren
dargestellt. Die Mel3ergebnisse zeigen einen deutlichen Effizienzgewinn bei der vorge-
schlagenen Sonderbehandlung von inaktiven Uhren.

Im verbleibenden Abschnitt dieses Kapitels wird auf einen Effekt eingegangen, der zu
einer Verkirzung der Verifikationszeitihren kann, jedoch weder bei normalen Analysen
in dieser Arbeit verwendet noch in die Werkzeugimplementierung integriert wurde.
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Kernaussagen im theoretischen Teil dieser Arbeit werden formal bewiesen. Die
Tauglichkeit der Modellierungskonzepte und die Performance der Werkzeug-
implementierung werden im praktischen Teil empirisch validiert. Dazwischén
liegt die sogenanntArgumentative Begmdung Als aul3ere Form wird das fol-
gende Schema verwendet:

Behauptung 3.9 Die Aussage wird zuchst als Behauptung formuliert.

Begriindung: Ahnlich dem Beweis eines Satzes erfolgt in der Begiung die
Rechtfertigung der Behauptung. Jedoch erhebt die argumentativeriglegg im
Gegensatz zum formalen Beweis nicht den Anspruch an formale Exaktheit und
Ausfuhrlichkeit. Vielmehr soll in der Beg@indung skizzenhaft eine verbale Ar-
gumentation dargestellt werden, die auf den formalen Grundlagen beruht und die
fur den Beweis notwendigen Ideen und StrategienantAbschlie3end werden
Behauptung und Argumente an Versuchsreihen nachvollzogen und somit erppi-
risch nachgewiesen. O

Abbildung 3.26: Schema Begndung.

3.5.7 Zeitabhangigkeiten explizit modellieren

In diesem Abschnitt wird gezeigt, dal3 die Reduktion der Anzahl von Uhren im Modell
nicht unbedingt zu Effizienzsteigerunighirt. Es wird ein Modell vorgestellt, bei dem das
Hinzufiigen einer zuszlichen Uhr zu einer drastischen Performancesteigefkimt) Der
Grund daiir liegt in der Rolle der zugzlichen Uhr: Sie dient nicht der Modellierung eines
bestimmten Verhaltens des Systems, sondern lediglicexgiziten Darstellungonst nur
implizit vorhandener Abngigkeiten.

Behauptung 3.10Durch Hinzufigen einer zu#zlichen Uhr bei Fischers Protokollif
gegenseitigen Ausschluld kann eine Performanceverbesserung erzielt werden. Die Spei-
cherkomplexat der BDD-Rep#asentation der Erreichbarkeitsmengé fischers Proto-

koll betragt.S(n, m) = n*-m?-log m, wobein die Anzahl der an Fischers Protokoll betei-
ligten Prozesse una die grof3te in diesem Modell auftretende Konstaiiteden Vergleich

mit einer Uhr ist. Durch eine zészliche Uhr kann diese auf(n, m) = n? - m? - logm
reduziert werden.

Begriindung: Bei Fischers Protokoll (siehe Abbildufg 311 auf Sgité 74) gibt es
zwei wesentliche implizite Zeital@imgigkeiten zwischen den Prozessen. Sei ieker
Prozel3 betrachtet. Er befinde sich im Zustasdign. Dann ist der Wert seiner Uht;
immer giRergleich dem Wert der Uhr eines beliebigen Prozesses, der bereits in den
Zustandwait iibergegangen {8} Dieser Grundsatz gilt, weil der Zustaadsign nur dann

11Ein Prozess ist nicht gezwungen, den Zustaévalt zu verlassen. So kann es Prozesse geben, die noch
von einem vorherigen Versuch im ZustaWeit stehen und eine Uhr mit einemdferen Wert haben. Diese
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(1Tl
co~ @

Abbildung 3.27: ProzefBvon Fischers Protokoll mit globaler Ulr

betreten werden darf, wenn der Wert der gemeinsamen Varkabteh nicht veandert
wurde ¢ = 0). Dies heil3t wiederum, daf’ noch kein Prozel3 den Zustasign betreten
hat. Formalloc(p;) = | bezeichne die Eigenschaft, daf? sich der AutoraaPfozely im
Zustand befindet. Dann gilt:

Vi, j : loc(p;) = Assign A loc(p;) = Wait = z; > z;,

d. h. es mul3 folgende Alngigkeit in der Erreichbarkeitsmenge enthalten sein:
Vi : loc(p;) = Assign = x; > maj‘m?(xj), M = {m | loc(py,) = Wait}.
JjE

Die zweite implizite Ablangigkeit der Prozesse untereinander betrifft die Umkehrung
der oben behandelten Beobachtung. Befinde sichiderProzeld im ZustanVait.
Dann ist der Wert seiner Uhr gruriglich kleiner als der Wert der Uhr eines beliebigen
Prozesses, der sich noch im Zustasdign befindet. Formal gilt dann:

Vi, j : loc(p;) = Wait A loc(p;) = Assign = z; < x;,

d. h. es mul} folgende Alngigkeit in der Erreichbarkeitsmenge enthalten sein:
Vi : loc(p;) = Wait = z; < mi]\I/Il(Ij), M = {m | loc(p,) = Assign}.
je

Alle Abhangigkeiten der Prozesse untereinander entsprechen im BDangigkeiten
der Variablen. Seien der Prozé3nd alle in der Variablenordnung vor dem ProzefRif-
tretenden Prozesse betrachtet. Sei wéiteler (Teil-) BDD fur die Menge aller Konfigu-
rationen, bei denen der ProzeB8ls erster in den Zustarwlait ibergegangen ist. Daraus
ergibt sich, daf3 irB Abhangigkeiten zu allen anderen Prozessen existieren, deren Auto-
mat sich im Zustandssign oderWait befindet (siehe oben ausgbfte Ablangigkeiten).
Da deri-te Prozel3 in der Variablenordnung nicht vor all diesen Prozessen siiettdlies
zu einem grof3en BDD.

Dieses Problem kann gedt werden durch eine zaizliche Uhre, die mif3t, wie lange
k den Wert0 hat (wennk = 0) bzw. wie langek ungleich0 ist (wennk # 0). Das

Konfigurationen haben keinen grof3en Einflul3 auf die Kompéestietrachtung unddkinten durch Einfgen
einer Invarianter; < 2 fir den ZustandVait ausgeschlossen werden.
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| KonstantengiRe | 2] 4] 8] 16 | 32 |
Fischers,
ohne globale Uhr:
Berechnungszeit 0.44 2.89 27,6 368

Anzahl BDD-Knoten| 1345 5427 | 30556 | 214065
mit globaler Uhr:

Berechnungszeit 0.47 2.54 19.9 190 2630
Anzahl BDD-Knoten| 1806 6545 | 25635| 107575| 470923
Fischerl6,

ohne globale Uhr:

Berechnungszeit 5.19 50.3 621

Anzahl BDD-Knoten| 5502 | 25456| 157993
mit globaler Uhr:

Berechnungszeit 4.60 35.2 303 5430
Anzahl BDD-Knoten| 7023 | 27202| 110932 477976
Fischer32,

ohne globale Uhr:

Berechnungszeit 51.1 624

Anzahl BDD-Knoten| 22071 | 108329
mit globaler Uhr:
Berechnungszeit 37.2 377 6150
Anzahl BDD-Knoten| 27440 | 109603 | 454709

Tabelle 3.6: Performanceverbesserung durch einétziishe Uhr fir verschiedene
Fischer-Modelle in AbAngigkeit von der Konstanteriij?e.

Automatenmodell ist in Abbildunjg 3.27 auf der vorherigen Seite dargestellt. Nuruigilt f
die Uhrc und fur die Prozessg;:

Vi :loc(p;) = Assign = x; > ¢ und Vi:loc(p;) = Wait = z; < c.

Diese Uhr mul3 gemeinsam mit der Variablganz am Anfang der Variablenordnung
stehen. Durch das Vorziehen der globalen Uhr wird erreicht, dal3 die gesamte Information
bzgl. der Ablangigkeiten getindelt vorgezogen worden ist. Es werdéyer die gesamte
Tiefe des BDDs die Kofaktoren bzgl. der einen globalen Uhr gespeichert.

Die Auswirkungen dieses Effekts auf die Speicherkompéxitird im folgenden be-
grundet. Sein die Anzahl der an Fischers Protokoll beteiligten Prozesse rundie
grof3te in diesem Modell auftretende Konstariteden Vergleich mit einer Uhr. Dann ist
S(n,m) =n?-m3-logm die SpeicherkomplexXit der BDD-Repasentation der Erreich-
barkeitsmengelir Fischers Protokoll ohne die vorgeschlagene globale Uhr. DiR&r
n? resultiert aus der Anzahl der beteiligten Prozesse. Die Tiefe des BBy kion der
Anzahl der Variablen ab und die Breite von der Anzahl der durch die Variableeugten
Kofaktoren (siehe Abschniit 3.3.8ifeine genaue Beschreibung dieser Situation aufgrund
der GbRenschtzung). Ein weiterer Einflul3faktoiif die Tiefe des BDDs ist die Anzahl
der Bits ur die Kodierung der Uhren, die wiederum von der Konstani&RgrabBAngt
(Faktorlog m).

Durch den Einsatz der globalen Uhr wird eine Speicherkom@exitn S(n, m) =
n?-m?-logm erreicht (siehe Tabelle 3.61fdie entsprechenden MeRwerte). Die Redukti-
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on der Komplexiat um eine Potenz in der ABhgigkeit von der Konstanteri?e entsteht
dadurch, daf® nunmehr nicht alle Kombinationen der Uhrenwerte beim Eintreten in den
Zustandwait im BDD gespeichert werden imssen Q(m?) verschiedene Kiglichkeiten
bzw. Kofaktoren f@ir Minimal- und Maximal-Wert), sondern lediglich alle Werte der glo-
balen Uhre (O(m) Kofaktoren).

Durch Experimente konnte diese Argumentation &iggt werden. In den Spalten
fur die Konstantengf3en 2 und 4 wird deutlich, daf} troggdRerer Anzahlan BDD-
Knoten zur Berechnung der Erreichbarkeitsmengmiger Zeitnotwendig ist. Offen-
sichtlich hat die explizite Repsentation der Zeitadingigkeiten positiven Einflul3 auf die
BDD-Algorithmen. Das ref@sentierende BDD ist nocha@ser, weil der Mehraufwandif
die Speicherung der zalichen Uhrenwerte noch nicht durch die insgesamt kompaktere
Darstellung aufgewogen wird. Bei dem kleinen Modéit 8 Fischer-Prozesse ist dieser
Effekt noch nicht sichtbar; die Berechnungszeiten unterscheiden sich kaum. In der Spal-
te fur Konstantengif3e 8 kommt der Effekt ganz zum Tragen: Obwohl im Modell eine
zusatzliche Uhr vorhanden ist, ist eine deutliche Abnahme der Rechamzeder An-
zahl an BDD-Knoten nachweisbar. Schon bei der Konstantd®ggt6 kommt es zu einer
Halbierung an Rechenzeit und Speicheraufwand. Bei den Experimenten mit globaler Uhr
ist ein quadratischer Anstieg der Anzahl an BDD-Knoten zu verzeichnefidial des
logarithmischen Faktors). Dagegeahert sich der Anstieg bei den Experimenten ohne
globale Uhr einer kubischen Funktion an; dies wird aufgrund der begrenzten Mel3reihen
nur bei 8 Fischer-Prozessen deutlich. O

Die Reduktion der Speicherkomplexitwurde hier lediglich verbal be@gndet und em-
pirische nachgewiesen; es erfolgt kein formaler Beweis, da diese Betrachtung in der vorlie-
genden Arbeit eine untergeordnete Rolle spielt. Auf eine Badung kann jedoch nicht
ganz verzichtet werden, um ein@dung zur Erldrung einiger, sonst recht merivdig
erscheinender, Effekte bzgl. der Performance b&8gr werdenden Konstanten geben zu
kdnnen.

3.6 Zusammenfassung

Die Erreichbarkeitsanalyseif Timed Automata ist zwar schon in Werkzeugen wie

z. B. Kronos und Uppaal implementiert worden, jedoch stellt der explodierende Verbrauch
an Prozessorzeit zur Berechnung und an Hauptspeicher zuaseepation der erreich-
baren Konfigurationen nach wie vor eines der Hauptprobleme der Anwendung solcher
Werkzeuge dar. Die Datenstrukturen und Algorithmen zur Berechnung der Konfigurati-
onsmengen sind von entscheidender Bedeutung. DBseihgsvorsclilge dieses Kapitels
beruhen auf der Verwendung von Binary Decision Diagrams als Basis-Datenstruktur.

Die Schwierigkeit der Refisentation besteht darin, daf3 die Konfigurationen aus einem
diskreten Zustand des Automaten und der zugeordneten Menge von kontinuierlichen Uh-
renbelegungen (einer Untermenge &) bestehen. Im Bereich der reaktiven Systeme
werden fir die symbolische Repsentation von Mengen von diskreten Zumsten bereits
vielfach BDDs eingesetzt. Kronos und Uppaal benutigrdfe Repéasentation von Men-
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gen von Uhrenbelegungen eine auf Difference Bound Matrices (DBMs) basierende Da-
tenstruktur. Diesiihrt zu zwei bedeutenden Eriggsen in der Performance:

e Bei der Verwendung von DBMs ist keine effiziente Ragentation von nicht-
konvexen Mengen iglich.

e Die Anwendung verschiedener Datenstruktur@nZustinde und Uhrenbelegungen
fuhrt oft zu einer ineffizienten Refsentation von Konfigurationsmengen mit vielen
Zustnden.

Eine einheitliche Refsentation von Zuahden und Uhrenbelegungen als BDDs wur-
de von Asarin et al. bereits vorgeschlagen [ABK/]. Die Realisierung der vorgeschla-
genen Konzepte in Werkzeugimplementierungehrtie jedoch nicht zum gaimschten
Erfolg. Das Verwenden von BDDs zur Régentation der Mengen allein kann die Pro-
bleme nicht dsen, wenn bestimmte Parameter nicht beachtet werdenjddief Effi-
zienz der BDD-Repsentation von entscheidender Bedeutung sind. So wurden in den
veroffentlichten Ang&tzen lediglich Standard-BDD-Pakete unter Verwendung des dyna-
mischen Variablenordnens genutzt und die Rolle der Zeit-Transition nicht untersucht. Der
Beitrag des vorliegenden Kapitels liegt in deéydung dieser Probleme.

Basierend auf der ganzzahligen Semantik wurde eine Implementierung vorgeschla-
gen, die die diskreten Zugtde der Automaten und den kontinuierlichen Zustandsraum
der Uhren in einer einheitlichen R&sentation als BDD darstellt. Ein wesentlicher Bei-
trag der Arbeit besteht in der Entwicklung einer Strategie zur automatischen Berechnung
einer guten Variablenordnung. Es wurde eine obere Schramkdid Gibl3e des BDDs
der Transitionsrelation hergeleitet und formal bewiesen. Um aus einer Mebgjeher
Variablenordnungen eine gute Auswahl treffen funiken, wurde aus der oberen Schran-
ke eine Schtzfunktion fir die GbRe des BDD iir die Erreichbarkeitsmenge abgelei-
tet |BeyOl1b]. Die GolRenschtzung deutet darauf hin, dal3 die Berechnung der Erreich-
barkeitsmengelir bestimmte Modelle in polynomieller Zeit- und Platzkomplakdurch-
gefuhrt werden kann. Dies wird im Kapite| &if mehrere Modelle empirisch béasgt.

Durch die Losungsvorschige dieses Kapitel$knen die Probleme der bestehenden BDD-
basierten Anatze weitgehend gést werden (siehe Forderupp 2 auf Sgitg 14); die BDD-
Rep@sentation mit scktzungsbasiertem Variablenordnen stellt dereiten Schritt zur
Bewaltigung grol3er Systeme dar

Um durch die Verwendung von modularen Beweisen und kompositionellen Techniken
auch gbl3ere Modelle verifizieren zuwknen, wurde eine Verfeinerungsanalyse realisiert.
Durch die Kombination dieses Ansatzes mit der benknlichen Erreichbarkeitsanalyse
kdnnen selbst viele der bisher nicht algorithmisch handhabbaren Verifikationsaufgaben ef-
fizient gebst werden. Mit der Verfeinerungsanalyse istdetter Schritt zur Bewltigung
grol3er Systememgesetzt worden.

Weiterhin wurden Fragen, die sich aus der Repntation der Transitionsrelation und
der Erreichbarkeitsmenge ergeben, eingehend untersuciibendie Basistechniken hin-
ausgehende Strategien zur weiteren Performancesteigerung angegeben: Behandlung der
Zeit-Transition, Repsentationsformen und Reihenfolge der diskreten Transitionen, On-
the-fly-Analyse sowie Behandlung von inaktiven Uhren.
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Kapitel 4

Modellierung und Verifikation
hybrider Systeme

Fur die Modellierung und Verifikation hybrider Systeme ist der bisher genutzte Forma-
lismus nicht ausdrucksstark genug. Deshalb wird in diesem Kapitel der Modellierungs-
formalismus Cottbus Timed Automata so erweitert, dafd ein Modul auch einen hybriden
Automaten enthalten kann und die Konzepte der Komposition und Instanziierung erhalten
bleiben. Diese Automatenklasse isaaohtiger als Timed Automata, und das Erreichbar-
keitsproblem ist im allgemeinen nicht entscheidbaiir fAele interessante Modelle, die

auf hybriden Automaten basieren, uriat €inige Teilklassen der hybriden Automaten ter-
miniert die Erreichbarkeitsanalyse. Deshalb werden in diesem Kapitel die wichtigsten
Automatentypen vorgestellt und Entscheidbarkeitsresultate angegeben.

Bei der Definition der hybriden Automaten und deren Semantik wird von der Refe-
renzliteratur abgewichen. Die hémkamliche Semantik verbietet einige der intuitiv er-
warteten Verhaltensweisen. AufRerdem ist die Standardsemantik nicht kompositionell,
d. h. die Semantik eines Systems ist nicht aus der Semantik der Bestandteile ableitbar.
Zur Losung dieses Problems wird neben deirgkerten Standardsemantik eine komposi-
tionelle Update-Semantik eingéfrt. An einem Beispiel wird die Modellierung begleitend
illustriert.

Fur die algorithmische Analyse hybrider Automaten lassen sich nicht afleTif
med Automata gltigen Verfahren anwenden. Um audir fhybride Modelle eine Er-
reichbarkeitsanalyse bereitstellen zanken, wird eine auf Polyedern beruhende Re-
prasentation verwendet. Eine solche Polyeder-BRsgmtation wurde von Halbwachs vor-
geschlagen [Hal93] undif hybride Automaten bereits im Werkzeug HyTech verwen-
det [HHWT95b]. Als Grundlagelir die Darstellung jeweils konvexer Mengen von Varia-
blenbelegungen dient die Double Description Method [MRTT53].

4.1 Modellierung

Die Modellierung von Realzeit-Systemen machte es erforderlich, von zeitlosen finiten Au-
tomaten zu Formalismeiiberzugehen, die eine explizite Modellierung von Zeitaspek-
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ten erndglichen. Bei der Klasse der hybriden Systeme kommt hinzu, daf3 nicht nur die
Zeit modelliert werden muf3, sondern atdich noch Gol3en, deren Ableitung nach der
Zeit ungleich eins ist. So soll es zum Beispiebgtich sein, zuiickgelegte Wege mittels
veranderlicher Geschwindigkeiten zu berechnen oder Temperaamderungen in einem
System aus der Heizleistung abzuleiten.

Der Ubergang von Timed Automata zu hybriden Automaten erfolgt, indem als Varia-
blen nicht nur Uhren, sondern auch andere analoge Variablen erlaubt sind. Bei analogen
Variablen wird fir jeden Zustand die Ableitung durch eindBikat definiert, nach dem
sich der Wert der analogen Variablen beim Vergehen von Zegingiart. Dadurchénnen
veranderliche GoR3en, deren Ableitung nach der Zeiiickweise konstant ist oder in ei-
nem festen Intervall liegt, direkt modelliert werden. In den Zunsen sind also Invari-
anten und Ableitungsdefinitionen enthalten. Die Zustandswechsel werden durch bedingte
Zustand#abergange mit Zuweisungen angegeben. Zustabdsgfnge knnen wie bei Ti-
med Automata durch Synchronisationsmarken zur Kommunikation mit parallellaufenden
Automaten markiert werden.

Nach der Einiihrung der mathematischen Notationen und Begriffe und einer kurzen
lllustration am Beispiel wird zudichst der hybride Automat definiert. Wichtige Teilklas-
sen der hybriden Automaten werden vorgestellt und Entscheidbarkeitsresultate referiert.
Es folgt eine Anpassung der Konzepte zur modularen Modellstrukturierung. Die kontinu-
lerliche Standard-Semantik des zugrundeliegenden Automatenmodéalsiith der des
hybriden Automaten von Henzinger. Ddperhinaus wird eine kompositionelle Semantik
eingefihrt. Fir die Erreichbarkeitsanalyse werden aahst einige Algorithmen betrachtet
und dann entsprechende Datenstrukturen vorgestellt.

4.1.1 Mathematische Notationen und Begriffe

Zunachst werden analog zu Abschiitt]2.1 die Begriffe Variablenbedingung und Variablen-
belegung definiert. Variablenbedingungen werden benutzt zur Definition von Invarianten
und Ableitungen der Zuahden sowie von \&thtern und Wertvé@nderungen der Tran-
sitionen von hybriden Automaten. Variablenbedingungen sind das syntaktische Element
zur Definition von Mengen von Variablenbelegungen. Variablenbedingungen legen die
moglichen Werte der Variablen auf der syntaktischen Ebene fest; auf der semantischen
Ebene wird der Begriff der Variablenbelegungen benutzt.

Definition 4.1 SeiX = {z,...,z,} eine endliche Menge von Variablen. Dann hat ein
linearer Term Uber X die Formey +¢; - 21 + ¢y - 29 + -+ + ¢, - 2, fUr z; € X,

co,¢; € Z,1 < i < n. Aus zwei linearen Termen kann eine lineare Ungleichung durch
einen Relationsoperator zusammengesetzt wekmblenbedingungenentstehen aus
den linearen Ungleichungen durch die Operatoren Konjunktion und Disjunktion, oder aus
den Booleschen Konstantér.e und false. Formal wird die Mengeb(X') aller Variablen-
bedingungeriiber X durch die folgende Grammatik erzeugt:

T = CFTC-T1HC Tyt Cyt Ty
o = 7~0|loAN@]|pVpltrue| false
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mitx; € X, co,c; €Z,1 <i<nund~ € {=<, > <, >}

Anmerkung: Kommt eine Variabler; in einer Ungleichung nicht vor, so wird dies so
interpretiert, als sei ihr Koeffizient auf O gesetzt, d. h. der Wert der Variable ist beliebig.
Es sind auch Ausdicke der Formr ~ 7 moglich, diese sind jedoch durch Umstellen
normalisierbar und fissen nicht extra behandelt werden.

Definition 4.2 SeiX eine Menge von Variablen. Dann ist eMariablenbelegungv von
X eine totale Funktion : X — R von X in die Menge der reellen ZahldR. Val(X) ist
die Menge aller Variablenbelegungen van

Durch die Variablenbedingungen werden Variablenbelegungen definiert; zu jeder Va-
riablenbedingung kann durch die Anwendung der folgenden Abbildung die entsprechende
Menge von Variablenbelegungen gefunden werden.

Definition 4.3 Sei X = {xi,...,z,} eine endliche Menge von Variablen. Dann ist
die Semantik einer Variablenbedingung gegeben durch die Interpretationsfunktion
[]: ®(X) — 2"aX) die wie folgt induktiv definiert wird:

[[Co+61'[E1+CQ'ZU2—|-"'—|—C”'ZE“NO]]

= {v € Val(X) ‘ co + i ci - v(w;) ~ 0} (Ungleichung)

[lene] = [e]l N[¥] . (Durchschnitt)
[eve] == [elule] (Vereinigung)
[true] = Val(X) (Volle Menge)
[false] = 0 (Leere Menge)

mitx; € X, co,c; € Z,1 < i < | X|und~ € {=<,> <,>}, d. h.¢ wird in-
terpretiert als die Menge aller Variablenbelegungd@wer X, die das logische Rdikat ¢
erfullen. Bei festgelegter Reihenfolge der Variablen innerh#lvird fur v € Val(X)
auch die Vektor-Schreibweise= (v(z1),v(zs), ..., v(x,)) verwendet.

Fur die formale Definition der Wertvanderung bei Zustanidlsergangen in einem hy-
briden Automat ist neben der Variablenbelegung ein weiterer Begriff notwendig: Im Un-
terschied zu einer Variablenbelegung werden durch ein Update dicali¢, sondern nur
fur bestimmte Variablen Werte definiert. Syntaktisch wird ein Update durch ein logisches
Pradikatuiber Variablen au&’ definiert, wobei nur die Variablen ads C X im Pradikat
vorkommen. Intuitiv sind die Variablen aus \ Y diejenigen, deren Wert bei einer Wert-
veranderung nicht béhrt werden soll.

Definition 4.4 Sei X eine Menge von Variablen. Dann ist eipdate « von X eine
partielle Funktionu : X —e— R von einer Teilmeng® C X in die Menge der reellen
ZahlenR. Updt(X) ist die Menge aller Updates vaX.
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Anmerkung: Die Menge von Updates, die die Werte aller Variablen uamdert &(3t,
ist die Einermenge von Funktion€fl}. Diese Menge entit nur eine Funktion, welche
fur keine Variable definiert ist, d. h. alle Updates mit leerem Definitionsbereich. Die wi-
derspiichliche Menge von Updatdg ist die leere Menge, d. h. es existiert kein Update,
der Definitionsbereich spielt keine Rolle.

Bei hybriden Automaten treten mehrere Arten von Variablenbedingungen auf. F
Wachter, Invarianten und Ableitungen werden allgemeine Variablenbedingungen nach De-
finition[4.] verwendet, wobei bei der Ableitungsdefinition die Variablenwerte adsgige
Ableitungen tir die entsprechende Variable interpretiert werden. Bei den Variablenbedin-
gungen @r die Wertveanderungen kommen Variableiarfdie Definition der Werte nach
der Wertveanderung hinzu.

Variablenbedingungeiiber X U X’ werden Wertvainderungen genannt. iiFeine
Wertve&nderung (Syntax) kann mit der folgenden Abbildung eine Zuordnung einer Men-
ge von Updates voX zu einer Variablenbelegung voXi (Semantik) gefunden werden.
Fur eine MengeX von Variablen istX’ die Menge von Variablen, die genaurfjede
Variablex € X eine Variabler’ enthalt (X N X’ = ().

Definition 4.5 Sei X = {zi,...,z,} eine endlich Menge von Variablen. Dann ist die
Update-Semantik einer Variablenbedingunggegeben durch die Interpretationsfunktion
[y : ®(X UX') — (Val(X) — 2UX)) die wie folgt induktiv definiert ist:

[cotecr x4+ 4cp 2y +cnpr -2y + -+ cop - 2 ~ 0] ()
cot > cirv(m)+ D cagiu(zg) ~0
z;€X xz;€dom(u)

= u € Updt(X)
N Vr; € X 1 x; € dom(u) & cpyi 0

Jur € [¢];(v)  Uldomuy) = w1

[oA@ly@) = {u:X =R A Fus € [1(0) : ulaompun) = us
A dom(u) = dom(u;) U dom(uz)

[evely(v) = [ely(v) UleTy(v) (Vereinigung)

[true],;(v) = {0} (Keine Veanderung)

[false],;(v) = 0 (Widerspiichliche Update-Menge)

mitz; € X, cp,¢; € Z,1 < i < [ X|und~ € {=<,> <,>}. ¢ wird interpre-
tiert als die Variablenbelegungen von zugeordneten Mengen aller Updates v6h die
das logische Padikat ¢ erfullen und nicht mehr Variablen aus’ im Definitionsbereich
haben als inp vorkommen.

4.1.2 Beispiel: Bahnschranke

Um einen Eindruck von den hybriden Automaten zu vermitteln, wird an dieser Stelle ein
Modell einer Schranke am Batibergang vorgestellt. Die Eiiung eines kompletten
Schrankensteuerungsmodells folgt in Abschnitt 4.1.7.
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Abbildung 4.1: Bahiilbergang mit zu modellierenden @&en.
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Abbildung 4.2: Hybrides Modell einer Bahnschrankaver undraise sind Synchronisa-
tionsmarkeny ist eine lokale analoge Variable.

Die fur den Bahilbergang wesentliche Eigenschaft der Schranke ist ihr
Offnungswinkel, in Abbildunl mig bezeichnet. Im Automat innerhalb des Moduls
Gate (siehe Abbildungy 4]2) entspricht dieserdBe die analoge Variable Diese Variable
ist eine lokale Variable, weil kein Automat aufl3erhalb des Moduite auf diese Variable
zugreifen darf. Der Automat kennt zwei Synchronisationsmarkergr und raise, auf
die er reagieren muld (daher werden diese als Eingabe-Marken deklariert).

Der Automat startet im Zustandpen (¢ = 90). Erreicht den Automaten das Signal
lower, so erfolgt einUbergang in den Zustarbown, der die Situation modelliert, daf
sich die Schranke gerade schliel3t, jedoch noch nicht &ollsy geschlossen ist. Die
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Winkelgeschwindigkeit, mit der sich die Schranke schlief3t, wird durch die Ableitung von
g definiert (bezeichnet mi). Erreicht die Schranke den Winkel 0 Grad, dann wechselt
der Automat zum Zustandlosed. In diesem Zustand wartet der Automat auf das Signal
raise, das einetJbergang zu Zustandp erzwingt und somit de®ffnungsprozeR startet.
Beim Erreichen des Winkels 90 Grad geht der Automat zum Ausgangszupandiber

und der Prozel3 kaniif den rachsten Zug von neuem beginnen.

4.1.3 Hybride Automaten

Fur die Modellierung hybrider Systeme wird in dieser Arbeit der Formalismus der hybri-
den Automaten verwendet. Die Theorie der hybriden Automaten wurde von Henzinger
untersucht[[Hen96]. Im Gegensatz zu den Timed Automata besitzen die hybriden Au-
tomaten komplexere Zustandserginge. Es ist nicht nur einiRksetzen von Variablen
erlaubt, sondern die Werte der Variablen nach dem Zusidnsigang werden durch ein lo-
gisches Padikat in Abtangigkeit der Variablenbelegung vor désbergang definiert. Die

von Henzinger angegebene Definition von hybriden Automaten und deren Senidntik f
dazu, daR die Produktautomatenbildung nicht kompositionell ist (siehe Abgchnijt 4.2.1).
Dies wird hier vermieden durch die Verwendung von Updaigsdfe Wertveanderung

der Variablen.

Definition 4.6 Ein linearer hybrider Automat (kurz: hybrider Automat E]) ist ein Tupel
H=(L,X,Q" %, I,D,E)mitden folgenden Komponenten:

e [ ist eine endliche Menge vatustanden

X ist eine endliche Menge vamnalogen Variablen

Q" C (L x ®(X)) ist eine Menge vommitialbedingungen.

¥, mitX N R = (), ist eine endliche Menge v@ynchronisationsmarken

I: L — ®(X) ist eine totale Funktion, die jedem Zustandiminelnvariante aus
®(X) zuordnet.

D : L — ®(X) ist eine totale Funktion, die jedem Zustandlireine Ableitungs-
bedingungaus®(X) zuordnet.

e FCLxXYx®(XULX') x Listeine Menge voAustanddibergangen

Zusatzlich werden @ir einen hybriden Automaten alkzende Schreibweisen ein-
gefuhrt.

Definition 4.7 Sei X = (L, X,Q° X, I,D,E) ein hybrider Automat unde =
(I,0,u,l') € E ein Zustandgbergang. Dann gilt:

In dieser Arbeit wird im allgemeinen unter dem Beghffbrider Automatmmer einlinearer hybrider
Automatverstanden. Nur in Abschnltt 4.1.5 werddir inenUberblick auch andere hybride Automaten
betrachtet.
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e H.quard : E — 2V9X) ist die totale Funktion, die jedem Zustafibergang die
Menge von Variablenbelegungen va&nfur seinenwachter zuordnet:
H.guard(e) = {v € Val(X) | [u](v) # 0}.

e H.sync: F — ¥ ist die totale Funktion, die jedem Zustaiblergang seine
Synchronisationsmarkezuordnet:
H.sync(e) = o.

e H.update : E — (Val(X)— 2"r¥X)) st die totale Funktion, die jedem Zu-
standsibergang die Update-Semantik seineWertver anderung zuordnet:

H.update(e) = [u]-

Anmerkung: Einige Komponenten des hybriden Automaten werden im folgenden
verbal erutert.

e Die durch dieAbleitungsbedingund (/) festgelegten Werte werden als ass$ige
Ableitungen nach der Zeitif die Variablen interpretiert, solange der Automat in
dem Zustand ist.

e Ein Zustand#abergange = (I,0,u,l') € E reprasentiert einen mit der Synchro-
nisationsmarker markiertenUbergang von Startzustaridzu Zielzustand’. Der
Wachter mul3 eifllt sein, d. h. die Variablenbelegung vor dem Zustdr@sgang
muR Element der Meng®(. guard(e) sein, damit defJbergang ridglich ist. Der
Ubergang setzt die neuen Werte der Variablen entsprechend der \§ladeeung..

e Die Interpretation]y],, einer Variablenbedingung ergibt eine Funktion, die zu
einer Variablenbelegung eine Menge von Updates liefert. Diese Funktion defi-
niert, wie sich die Werte der Variablen @rdern. far einen bestimmten Update
u € [u],(v) eines Zustandsergangs: und fur eine Variablenbelegung wer-
den die Variablen aux( \ dom(u) nicht veéndert. Bei Wertvénderungen re-
prasentieren die nicht gestrichenen Variablen die Werte des Funktionsarguments
(der Variablenbelegung vor dem Zustaialsrgang) und die gestrichenen Varia-
blen repésentieren die Werte der resultierenden Variablenbelegungen (nach dem
Zustand@bergang). Im Definitionsbereich eines Updates treten nur solche Varia-
blen auf, die durch das entsprechendéadiat eingesclinkt werden.

4.1.4 Parallele Komposition

In diesem Abschnitt wird beschrieben, was es bedeutet, wenn zwei hybride Automaten
parallel laufen und so ein Gesamtsystem bilden (vgl. [Hen@6di&s allgemeine Prinzip).

Die spater in diesem Kapitel vorgestellte modulare Erweiterung des Formalismus macht
es notwendig, mehrere hybride Automaten in dieser Weise zu kombinieren.

Definition 4.8 Seien H; = (Ll,Xl,Q?,Zl,IbDl,El) und H, = (L27X27Q87
Yo, I, Dy, E5) zwei hybride Automaten. Dann ist d&roduktautomat 3, || H;
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durch den hybriden Automatéii; x Lo, X; U X5, Q°, 2, U Y, I, D, E) gegeben, wobei
[((ll, 12)) = [1(l1> N [2([2), D((ll, lz)) = D1<l1) VAN DQ(ZQ) und:

o ((I1,12), 01 N pa) € Q° gdw.
() €@ N (lp2) €Q3
¢ ((Zlv l2)707l% (llla llz)) ek gdW

-0 € HY n H.X und es existieren Zustarigserginge
€1 = (11,0', ,ul,l’l) e H.E Und€2 = (ZQ,U, M2, 1/2) S J‘C/.E, SO dafSu = U1 A 125
gilt, oder

-0 € HY\HXE I, = Il) und es existiert ein Zustanilsergang
(ly,0,u,1) € H.E, oder

-0 € HX\HXE, [, = I} und es existiert ein Zustaniisergang
(I, 0,1, 15) € H'.E.

Anmerkung: Die ZustandBbergange einer parallelen Komposition resultieren aus je
zwei Zustandgbergingen, die gemeinsam gleichzeitig ausgef werden. Unsynchroni-
sierteUbergange der beiden Automaten werden auch in der parallelen Komposition un-
synchronisiert ausgéhrt. Bei unsynchronisiertddbergingen eines der parallellaufenden
Automaten ist det)lbergang des Produktautomaten durch déergang dieses einen Au-
tomaten definiert.

Die parallele Komposition erlaubt alle Transformationen von Variablenbelegungen,
die vonH.update und H'.update erlaubt sind, d. h. es entstehen keine widdispliche
Update-Mengen. Wenn eine Variable vom ausgelten Update eineSbergangs nicht
eingeschainkt wird, bleibt der Wert der Variablen unéerdert.

Die parallele Komposition zweier hybrider Automaten ist wieder ein hybrider Auto-
mat:

Satz 4.1 SeienH und H’ zwei hybride Automaten. Dann &t || H' auch ein hybrider
Automat.

(Parallele Komposition mehrerer hybrider Automaten.) Sei H eine nicht leere,
endliche Menge von hybriden Automaten. Dann bezeichpgt ,, J{ die parallele Kom-
position aller Elemente voH in einer bestimmten Ordnung.

4.1.5 Abgeleitete Automatenklassen

Das Erreichbarkeitsprobleniif hybride Automaten ist nicht entscheidbar. Durch einige
Einschankungen der Ausdruckéske entstehen verschiedene spezielle Automatenklas-
sen, fir die eine algorithmische Analyse sinnvoll sein kann. Um eibéerblick iiber

diese verschiedenen Klassen zu geben und zu vermitteln, wo genau die Grenze von ent-
scheidbar zu unentscheidbar liegt, werden in diesem Abschnitt Definitionen verschiedener
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Varianten des hybriden Automaten angegeben und entsprechende Entscheidbarkeitsresul-
tate referiert.

Im letzten Abschnitt wurde bereits ein spezieller Typ hybrider Automaten eihgef
der lineare hybride Automat. Dies ist darin biégdet, daf3iir diesen Automat im Ab-
schnit{ 4.3 die Erreichbarkeitsanalyse behandelt wird.

Definition 4.9 Der allgemeine hybride Automatentsteht aus dem linearen hybriden Au-
tomaten durch den Wegfall folgender Einsihkungen, so daf3:

1. als Variablenbedingungen nicht nur lineare Ungleichungen erlaubt sind,®i(K.)
ist die Menge beliebiger Rdikateliber X, und insbesondere

2. fur die Definition der Ableitung der Variablen in einem Zustand nicht nédikate
Uber die Ableitungen zugelassen sind, sonderadikate tiber die Variablen und
deren Ableitungen, d. D : L — ®(X U X) mit X ist die Menge der Variablen und
X ist die Menge ihrer Ableitungen.

Somit sind Differentialgleichungen erster Ordnung erlaubt. Dies gibt dem Formalis-
mus eine hohe Ausdrucksske, fihrt jedoch gleichzeitig dazu, dal3 Modelle dieses For-
malismus kaum algorithmisch analysierbar sind.

Abbildung 4.3: Modell einer Temperaturregelung.

Beispiel Temperatursteuerung. Um zu illustrieren, welche Art von Systemen mit
einem allgemeinen hybriden Automaten modelliert werden kann, wird im folgenden das
Beispiel einer Temperatursteuerung in einem RaumaerfACH"95]. Abbildung[4.3
zeigt das Automatenmodell mit der analogen VariahleDie Temperatur eines Raum-
es wird durch ein Thermostat gesteuert, wobei der Thermostatigt die Temperatur
mif3t und in Ablangigkeit davon eine Heizung ein- bzw. ausschaltet. Die Temperatur
lalt sich dabei durch Differentialgleichungen bestimmen. Bezeichtie Temperatur
zu einem bestimmten Zeitpunktund ¢ die AnfangstemperaturKk’ sei eine Raumkon-
stante, die den \Afmeverlust wiedergibt, unkl sei eine Konstante, die von der Leistung
der Heizung abangt. Dann giltz(t) = de~ %Y, falls die Heizung ausgeschaltet ist, und
z(t) = ve 5t + h(1 — e K1), falls die Heizung eingeschaltet ist. Die Temperatursteue-
rung soll die Temperatur zwischen einer Minimaltemperatuund einer Maximaltem-
peratur) regeln. Bei dem in Abbildung 4.3 gezeigten Automaten steht der Zugkénd
fur ausgeschaltete Heizung ud fir eingeschaltete Heizung. In den Zurstien befinden
sich Differentialgleichungen, durch die die Wert&ederung der Variablenbestimmt ist:

t(t) = —Kx bzw.z(t) = K(h — z). Dieser Automat ist kein linearer hybrider Automat.
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Ein hybrider Automat istectangular, wenn alle Variablen voneinander unéioigig
und die Ableitungsbedingungen der Variablen von den ghotn des Automaten un-
abhangig sind. kr jede Variable wird die erste Ableitung nach der Zeit durch die An-
gabe eines Intervalls aglicher Werte definiert. Dieses Intervahdert sich nicht bei
Zustand#bergingen. Bei jedem Zustanalsergang wird der neue Wert einer Variablen
entweder unveémdert belassen oder nichtdeterministisch auf einen Wert aus einem gege-
benen Intervall gesetzt. Dabei sind die Variablen voneinander entkoppelt, d. h. der Wert
einer Variablen Angt nicht direkt vom Wert anderer Variablen oder deren Ableitung ab.
Rectangular Automata wurden bereits eingehend untersucht [PV94, HKPV98]. Die fol-
gende Definition orientiert sich an der von Henzinger [Hen96].

Definition 4.10 SeiX = {xz4,...,z,} eine endliche Menge von Variablen. Dann ist ein
Rectangle der Dimension: ein Pradikat aus der Mengé;(.X), die von der folgenden
Grammatik erzeugt wird:

o =x>c A Nx<cy|pAp|true| false

mitz € X undey, co € QUoo. Ein Rectangle € ®r(X) istbeschi@nkt, fallsc;, ¢, € Q,
undsingular, falls ¢y, c; € Qunde; = cs.

Anmerkung: Seiy ein Rectangle der Dimension Dann kannp alsn-dimensionaler
Quader interpretiert werdetfi] = [] L; ist das Kreuzprodukt von Intervallenl; C R

i=1
auf einem reellen Strahl mit Endpunkten &0sJ co. Ist o beschankt, dann gilt iir alle
imit1 < i < n: das Intervalll; ist beschankt. Isty singufr, dann gilt @r alle i mit
1<i<nI; ={¢}fureine € Q.

Definition 4.11 Ein hybrider AutomatX ist ein Rectangular Automaton, falls die fol-
genden drei Bedingungen gelten. Bezeichh@’(/) die initiale Variablenbedingungif
einen Zustand mit H.Q°(1) = {¢ | (I, ) € H.Q°} und seiH. X = {xy,...,x,}.

1. Fur jeden Zustand € H.L gilt: Die Bedingung iir die InvarianteJ{./(l) ist ein
Rectangle der Dimension. Die InitialbedingungH.Q%(1) € ®r(H.X) ist ein
beschanktes Rectangle der Dimension

2. Es existiert eine Ableitungsbedingupge ®z(H.X), so dalRy ein beschanktes
Rectangle der Dimensiaonist und fir alle | € 3. L gilt: H.D(l) = ¢.

3. Fur jeden Zustandsbergang(l, o, i, ') € H.E qilt: Die Bedingung fir die Wert-
veranderungy € Pr(H.X U H.X') ist ein Rectangle der Dimension Fur
jede inp vorkommende Variable’ € 3H.X’ mul3 die Bedingung ip die Form
x>ci ANx < cymiteg,co € Q haben.

Durch die Beschiankung der Variablenbelegungen auf bestimmte Intervalle ergeben
sich sofort weitere Spezialklassen der Rectangular Automata.
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Definition 4.12 Ein Singularautomat H ist ein Rectangular Automatoniirf den eine
Ableitungsbedingung existiert, so daf® ein singuéires Rectangle der DimensitH. X |
istund fir alle I € H.L qgilt: H.D(1) = ¢.

Definition 4.13 Ein Multi-Rectangular Automaton H entsteht aus einem Rectangular
Automaton, indem in Definitign 4.J11 der Punkt 2 scavetert wird, daRiir verschiedene
Zustinde!/ und !’ auch verschiedene besémkte Rectangle$(.D(l) und H.D(l') fur
die Ableitungen erlaubt sind. EiMulti-Singul arautomat H ist ein Multi-Rectangular
Automaton, bei dem die besémkten Rectanglesif die Ableitungen singél sind.

Definition 4.14 Ein Timed Automaton X ist ein Singuhrautomat, bei dem folgende zwei
Einschi&ankungen gelten:

e Die Ableitungsbedingung ist eine Konjunktion von Bedingungen der koeni fur
alle Variablenz € H.X. Diese Bedingung wird bei Timed Automata nicht explizit
geschrieben.

e Variablen bnnen nur auf den Wert 0 zickgesetzt werden, d. h. alle Variablen
x € H.X kommen in der Wertvénderung eines Zustanalsergangse € H.FE
gestrichen nur in der Form’ = 0 vor.

Definition 4.15 Ein Stoppuhr-Automat H ist ein Multi-Singuéirautomat, bei dem die
Ableitungsbedingung eine Konjunktion von Bedingungen der koemc fir alle Varia-
blenz € H.X mitc € {0,1} ist.

Variablentypen. Nach den in den vorausgehenden Definitionen vorgestellten Krite-
rien zur Klassifizierung der Automate@knen auch die sogenannten analogen Variablen
eines hybriden Automaten klassifiziert werden (siehe Abbildung 4.4 aufadtisten Sei-
te).

Nicht-lineare Variablen: Die zeitablngige Wertveinderung dieser Variablen wird
durch eine Differentialgleichung erster Ordnung, die aus linearen Termen zusam-
mengesetzt ist, bestimmt.

Lineare Variablen: Dieser Variablentyp wird vom linearen hybriden Automaten verwen-
det. Die Ableitungen drfen nur durch Ungleichungeinber die Ableitungen der
Variablen und Boolesche Kombination davon spezifiziert werden.

Stoppuhren: Eine Stoppuhr ist eine Variable, deren Ableitung nach der Zeit in allen
Zus@éinden entweder 1 oder O ist.uf~eine Stoppuhr: gilt fur alle Zusénde aus
JH.L: Die Ableitungsbedingungif = in 3. D(l) hat die Formz = 0 oder die Form
xz = 1.

Uhren: Eine Uhr ist eine Variable, deren Ableitung nach der Zeit in allen@hdén 1 ist.
Fur eine Uhrzx gilt fUr alle Zusénde ausH.L: Die Ableitungsbedingungif x in
H.D(l) hat die Forme = 1.
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Uhren

Verzerrte Uhren

Timed Automata

Konstanten

Diskrete Variablen

Stoppuhren

Stoppuhr-Automaten

Abweichende Uhren

Rectangular Automata

Lineare Variablen

Lineare hybride Automaten

Nicht-lineare Variablen

Allgemeine hybride Automaten

Abbildung 4.4: Variablentypen und Automatenklassen, in denen sie erlaubt sind.

Uhren mit Abweichung: Soll eine Uhr mit einer Abweichung (engl. Drifting Clock)
mit e € Q> modelliert werden, so ist dies durch Angabe eines entsprechenden
Intervalls fur die Ableitung ndbglich. Fir eine Uhrxz mit Abweichunge gilt fir
alle Zusénde ausK.L: Die Ableitungsbedingungif x in H.D(l) hat die Form
T < Cmaz N T > Cin Mt Crgr = 14+ €,Cpin = 1 — €,€ € Qxo.

Uhren mit Verzerrung: Soll eine Uhr mit einer Verzerrung (engl. Skewed Clock) mit
k € Z \ {0} modelliert werden, so ist dies durch Angabe einer ganzzahligen Ab-
leitung ungleich der Null raglich: Rir eine Uhrz mit Verzerrungk gilt fur alle
Zustinde augH(.L: Die Ableitungsbedingungif x in H.D(l) hat die Formz = k
mit & € Z \ {0}. Wird dieser Typ in der Klasse der Rectangular Automata verwen-
det, so ist dieser Variablentyp nich&chtiger als eine normale Uhr.
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Diskrete Variablen: Bei einer diskreten Variable ist die Ableitung nach der Zeitimmer 0.
Fir eine diskrete Variatfier gilt fir alle Zusénde au$i(.L: Die Ableitungsbedin-
gung r z in H.D(I) hat die Formz = 0.

Unbekannte Konstanten: Implizite Konstanten, d. h. Bezeichner, deren Wert eine Kon-
stante ist, werden normalerweise wie explizite Konstanten gehandhabt, der Wert
wird anstelle des Bezeichners direkt eingesetzt. Soll jedoch eine Konstante mo-
delliert werden, deren Wert nicht bekannt ist (auch Parameter genannt'[2&}H
so ist dies dadurch aglich, dal3 die Ableitung in jedem Zustand den Wert O hat
und der Wert der Variable bei keinem Zustainldsrgang veindert wird. FEr eine
unbekannte Konstantegilt fur alle Zusénde aus$H.L: Die Ableitungsbedingung
fur z in H.D(I) hat die Formz = 0 und z tritt in keiner Wertveanderung eines
Zustand&bergangs gestrichen auf.

Betrachtungen zur Machtigkeit hybrider Automaten. Bei der Verifikation von Si-
cherheitseigenschaften eines Modells ist das Erreichbarkeitsproblem das elementare Pro-
blemuberhaupt. Die Entscheidung, welcher Formalismus zur Modellierung genutzt wird,
ist immer ein Balanceakt zwischen Ausdruckské des Formalismus und Effizienz der
algorithmischen Analyse. Daher werden im folgenden einige bekannte Ergebnisse refe-
riert.

Definition 4.16 Das Erreichbarkeitsproblem fur eine Klasse von hybriden Automaten
ist die Frage danach, okif einen gegebenen hybriden Automaféraus dieser Klasse
ausgehend von einer initialen Konfigurati@, v,) eine bestimmte Konfiguratidiy, vr)
erreicht werden kann.

Zunachst werden zwdtntscheidbarkeitsresultateiedergegeben.

Satz 4.2 (Alur, Courcoubetis, Dill, 1993)Das Erreichbarkeitsproblemiif Timed Auto-
mata ist entscheidbar.

Beweis: Der Beweis wurde in [ACD93] géhrt. O

Satz 4.3 (Alur, Courcoubetis, Halbwachs, Henzinger et al., 1995pas  Erreichbar-
keitsproblemiir Rectangular Automata, die nur Uhren oder verzerrte Uhren enthalten,
ist entscheidbar.

Beweis: Es wird ein konstruktiver Beweis in Anlehnung an Alur et al. [AC®E]
skizziert: SeiA ein Rectangular Automaton, einges&hkt auf Variablen vom TypJhr
mit Verzerrung Dann kanmA in folgender Weise in einen bzgl. der erreichbaren Zonde
aquivalenten Timed Automatan(A) transformiert werden:

e Die Ableitungen aller verzerrten Uhren werden auf 1 gesetzt.

2 |st der Wertebereich einer solchen diskreten Variable endlich, so gibt es effizieriigliehkeiten der
Rep#isentation, z. B. Gleichbehandlung mit Automaten.
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e Alle Vorkommen einer Uhre mit Verzerrungk, in Zustandsinvarianten, Initialbe-
dingungen und \&chter werden ersetzt duréh - z.
O

Es folgen zweiUnentscheidbarkeitsresultateDie Entscheidbarkeit des Erreichbar-
keitsproblems ist von einigen wesentlichen Eigenschaften der Automatenty@amyainh

1. Die Variablen niissen voneinander unabigig sein. (Dies ist z. B. in der Klasse der
Rectangular Automata gegeben.)

2. In den Ableitungen aller Variablen in verschiedenen Zoden drfen nicht unter-
schiedliche von 0 verschiedene Werte verwendet werden. (Dies ist ddiil, erf
wenn nur verzerrte Uhren mit der gleichen Ableitung vorkommen, z. B. bei Timed
Automata.)

3. Fur eine Uhr darf nicht zugzlich die Ableitung O erlaubt sein. (Dies ist dann der
Fall, wenn keine Stoppuhren vorhanden sind.)

Wird eine Klasse von Automatenijifdie das Erreichbarkeitsproblem entscheidbar ist, so
verallgemeinert, daf3 die dritte Bedingung verletzt wird, dutf dies direkt zur Nichtent-
scheidbarkeit des Erreichbarkeitsproblems (§aiz 4.4). Das Erreichbarkeitsproblem kann
entscheidbar bleiben, wenn nur die erste oder die zweite Bedingung verletzt wird ($atz 4.3,
der die zweite Bedingung verletzt, und Timed Automata_in [AD94], bei denen die erste
Bedingung nicht eidllt ist durch die Festlegung von konstanten Differenzen zwischen je
zwei Uhren). Werden die erste und die zweite Bedingung nichitlerikt das Erreichbar-
keitsproblem nicht entscheidbar (Sgiz] 4.5).

Satz 4.4 (Alur et al., 1993) Das Erreichbarkeitsprobleniif Multi-SinguBArautomaten ist
unentscheidbar.

Beweis: Der Satz wurde in J[ACHHZ3] undder93] bewiesen. Ein Beispidiif die
Klasse der Multi-Sing@rautomaten ist der Stoppuhr-Automat. O

Bereits die Kombination von Uhren mit einer einzigen Stoppuhr oder einer ein-
zigen unbekannten Konstanteidhft zur Unentscheidbarkeit des Erreichbarkeitspro-
blems [HKPV98].

Satz 4.5 (Alur, Courcoubetis, Halbwachs, Henzinger, et al., 1999)as  Erreichbar-
keitsproblemiir lineare hybride Automaten, eingeséankt auf verzerrte Uhren mit zwei
verschiedenen Ableitungen, ist unentscheidbar.

Beweis: Der Satz folgt aus der Unentscheidbarkeit des Halteproblamsdhtdeter-
ministische Ahlermaschinen mit 2ahlern. Der Beweis erfolgte in [ACHDS5]. O

Es folgt ein Resultat, welches digquivalenz mehrerer Klassen hybrider Automaten
zusammenfal3t.
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Satz 4.6 (Cassez, Larsen, 200@pie Ausdrucksstrke von Stoppuhr-Automaten st
aquivalent zur Ausdrucksske der linearen hybriden Automaten. Séiein linearer hy-
brider Automat und die Funktiofd bezeichne die von einem Automaten erzeugte Sprache
(Menge von Spuren). Dann existiert ein Stoppuhr-Autofiamit £(H) = L(Ag).

Beweis: Ein Beweis, in dem ein Verfahren angegeben wird, das zu einem gegebe-
nen linearen hybriden Automaten einen Stoppuhr-Automaten konstruiert, wird in [CLOO]
beschrieben. Bei den Stoppuhr-Automaten wird eine von der Umgebung nicht sichtbare
Zeitverdgerung eingefhrt. Dies hat jedoch auf die Erreichbarkeitsanalyse keine Auswir-
kungen. O

In den folgenden Abschnitten wird unter "hybrider Automat” immer ein linearer hy-
brider Automat nach Definition 4.6 verstanden.

4.1.6 Modularitat

Die in Abschnitf 2.8 eingéfhrten Konzepte zur Modularisierung lassen sich direkt auf
die hybriden Automateiibertragen. Ein CTA-ModuM kann als Komponent®(.A (sie-

he Definition[2.¥) auch einen linearen hybriden Automaten enthalten. Dadurch werden
jedoch einige Anpassungen der Definitionen erforderlich.

Definition 4.17 Die Definition fir ein hybrides CTA-Modul M entsteht aus der Defini-
tion[2.7 tir CTA-Modul (Seitg 31) durch die folgenden &ederungen:

e M.A ist ein linearer hybrider Automat.

e Das vierte Axiomiir die Menge der Eingabe-Variablen lautet:
—-Vie MA.L: MA.D() € dM.X \ M.pary' (1))
— V(o pl") EMAE: p€dMXUMX\Mpary'(1)))

Anmerkung: Die Definitionen fir Eingabe-Variablen d&nen wie folgt interpretiert
werden:

e Die Ableitung fir eine Eingabe-Variable darf von keinem Zustand eines im Modul
enthaltenen Automaten eingeséhkt werden.

e Der Wert einer Eingabe-Variable darf in keinem der Zustabdsgnge durch eine
Wertveinderung veindert werden.

Alle Variablen, die gestrichen in einer Wertéderung auftreten, inssen somit als
Ausgabe-, mehrfach eins@mkbare oder lokale Variable deklariert sein.

Definition 4.18 Die Definition fir eine hybride CTA-Komposition C entsteht aus der
Definition[2.8 &ir CTA-Komposition (Seife B4) durch die folgenderévielerungen:
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o CM = {My,...,M,} ist eine endliche, nicht leere Menge von hybriden CTA-
Modulen.

e Ein zusitzliches Axiom 7Uir die Menge der Eingabe-Signale lautet wie folgt:
(Vermeidung von Einschnkungen der Eingabe-Signale)

SeiA = [] M.A der Produktautomat der Automatévi;.A bis M,,.A. Dann
MeC.M
gilt:

Vo € Cpars'(I): VIE€A.L:

U A.guard(e)) = Val(C.X)

ec{deA.E | A.sync(d)=cAm1(d)=l}

Anmerkung: Um die Einschankungen von Eingabe-Signalen zu vermeiden, muf
gewahrleistet sein, daf3 zu jedem Zeitpuriktjedes Eingabe-Signal ein Zustaiidergang
erlaubt ist. Dazu mul3if jedes Eingabe-Signal undrfjeden Zustand die Disjunktion
der Wachter eine Tautologie (identis¢tue) ergeben. In einem Produktautomat zweier
hybrider Automaten &nnen durch widersfichliche Wertveiinderungen bestimmte Zu-
stand#ibergainge ausgeschlossen sein, deshalb ist diese Forderudgfhybride CTA-
Komposition notwendig.

Der Beweis, dal’ die Funktiontamod zu einer CTA-Komposition ein CTA-Modul
berechnet, wird insofern einfacher, dal3 durch dagtzilishe Axiom der hybriden CTA-
Komposition von Definition 4.18 das dritte Axiom von CTA-Modul in Definitjon|2.7 direkt
gefordert wird und nicht mehr bewiesen werden muf3. Das vierte Axiom von CTA-Modul
wird analog der Argumentatioriif die reset-Mengen der Timed Automatdif die Ablei-
tungsbedingungen und digdate-Mengen der hybriden Automaten sichergestellt.

Die CTA-Instanziierung aus Definitign 2[10 auf S¢ite¢ 38 kann uinveert auf hybri-
de CTA-Module angewendet werden. Der Beweis, dal3 die Funkfi@mod zu einer
CTA-Instanziierung ein (hybrides) CTA-Modul berechnet, bleibt von der Erweiteriung f
hybride Automaten unbéhrt.

4.1.7 Beispiel: Steuerung Bahiidbergang

Bei dem im folgenden zur lllustration der Modellierungsgtichkeiten vorgestellten
Steuerungssystem handelt es sich um ein vereinfachtes Modell einesl®at@ngs (sie-

he auch([BLROD]). Die interessierende Sicherheitseigenschatft ist dabei, dal3 die Schranke
vollstandig geschlossen sein muf3, wenn der Zug den Badngang erreicht. Es gibt zwei
Gleis-Sensoren, die die Position des Zuges signalisieren: Ein Sensor gibt ein Signal, wenn
der Zug sich 1000 m vor dem Balmergang befindet, der zweite Sensor befindet sich
100 m nach dem Baliibergang, um das Passieren des Zuges zu signalisieren (siehe Ab-
bildung[4.]). Die Schranke kann durch einen Motorantrieb zwischen dem Winkel 0 Grad
(Schranke ist vollstndig geschlossen) und dem Winkel 90 Grad (Schranke ddtropt)

bewegt werden. Die Steuerung soll die Schranke geschlossen haben, bevor der Zug einen
Sicherheitsabstand von 250 m erreicht.
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/ModuleMain \

iModule1 LocSignal6 iModule2

—InSignal1— —OutSignal3——»

—+InSignal2—» / —OutSignald——»
MultRestSignal5

Y

Zur Ubersichtlichen Darstellung von Modulen ist eine graphische Notation not-
wendig. Ein Rechteck mit abgerundeten Ecken stehtein Modul, oben links
befindet sich der Modulname (z. BloduleMain). Die Schnittstellen-Signale
werden nach Zugriffstypen unterschieden: Ein von auf3en in das Modul-Rechteck
eintretender Pfeil bezeichnet ein Eingabe-Sigmedignall), ein von innen nach
aul3en zeigender Pfell stelitrfein Ausgabe-SignaloutSignal3) und ein Dop-
pelpfeil Uber die Modulgrenze hinweg bezeichnet ein mehrfach eias&bares
Signal MultRestSignal5). Lokale Signale kommen nur innerhalb des Rechtecks
fur ein Modul vor.

Den in Abschnit{ 2.8 auf Seife P9 eingjiiten Modulkonzepten zufolge kann
ein Modul auch aus einer Komposition mehrerer Module entstehen. In der Sk
ze sind zwei Modulinstanzen mit den Namptodulel undiModule2 dargestellt.
Die Modulinstanzen kommunizieraiber das SigndlocSignal6. Dieses Signal
ist lokal im Modul ModuleMain, ein Ausgabe-Signal in der Modulinstaino-
dulel und ein Eingabe-Signal in ModulinstaiModule2. Der in einem Modul
enthaltene Automat wird wahlweise vobsidig gezeichnet (meist bei Modulen
ohne weitere Modulinstanzen), durch ein Symlioldinen Automaten abgékzt
oder ganz weggelassen, je nach Betrachtungsweise.

zZ-

Abbildung 4.5: Darstellung von Modulen.

Das Modell besteht aus drei Subsystemen: dem Zug, der Schranke und der Steuerung.
Die Steuerung koordiniert die Aktion der Schranke in Abgigkeit vom Herannahen ei-
nes Zuges. Die Umgebung der Steuerung besteht aus einem Subsystem, welches das Ver-
halten des Zuges modelliert, und einem anderen Subsystem, welches das Verhalten der
Schranke modelliert.

Die Abbildung[4.6 zeigt die Modulstruktur. Uf die Darstellung von Modulen wird
im folgenden das in der Abbildurig 4.5 einghfte Schema verwendet. Im Basismodul
RailRoadCrossing sind vier Synchronisationsmarken definiert. Diese sind als lokale Mar-
ken deklariert, da es sich bei diesem Modul um ein Modell eines geschlossenen Systems
handelt. Das Signalpp modelliert das Sensorsignal der Zugposition "1000-m vor der
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RailRoadCrossing

iTrain iController iGate
raise

Abbildung 4.6: Schnittstellen und Anordnung der Module des Bakrgang-Modells.

Schranke” und:xit modelliert das Signalir die Position 100 m nach der Schrankét f

die Kommunikation zwischen Zugmodell und Steuerung. Die Sighaler undraise
werden von der Steuerung benutzt, um Aktionen der Schranke assrul Alle diese
Marken nussen in diesem Modul deklariert sein, denn sie werden jeweils von mehr als

einem enthaltenen Modul benutzt.

KI'rain

x=0
lexit
x'>1000

-

~

—app—*>

—eXit—»

J

Abbildung 4.7: Zug-Modul des Baltivergang-Modellsapp undexit sind Synchronisa-

tionsmarkeny ist eine lokale analoge Variable.

Das ModulTrain modelliert das Verhalten des Zuges (Abbild{ing 4.7). Dabei wird die
Position des Zuges durch die lokale Variabl@ausgedickt und seine Geschwindigkeit
durch die erste Ableitung nach der Z¢itDa die beiden Sensoren die Position des Zuges
anzeigen, werden die beiden Synchronisationsmatgnund exit von diesem Modul
gesteuert und somit als Ausgabe-Marken deklariert. Kein anderes Modul in der Umgebung
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/Controller \

ToRaise
—Tapp—> —lower—»

—exit—>» —raise—»

o /

Abbildung 4.8: Steuerungsmodul des Babergang-Modellsapp, exit, lower undraise
sind Synchronisationsmarkenist eine lokale Uhr.

darf diese Signale einscmken, d. h. auf dieses Signal muf3 jederzeit beim Auftreten
reagiert werden.

Der im Modul Train enthaltene hybride Automat hat drei Zaistle. Die Situation, bei
der der Zug von grof3er Entfernung ¢ger 1000 m) herangefahren kommt, wird vom Zu-
standrFar modelliert, der gleichzeitig auch Startzustand des Automaten ist. Die Invariante
dieses Zustands ist, dal3 die Position des ZugéBegroder gleich 1000 m ist. Die Ab-
leitung 2 liegt zwischen -50 und -40, um die Geschwindigkeit des sklennden Zuges
zu modellieren. Wenn der Zug den ersten Sensor passiett {000 m), wechselt der
Automat zum Zustandlear. Dabei erfolgt durch die Synchronisationsmarke eine
Kommunikation mit der Steuerung. Nach dem CSP-Konzejtsen alle Automaten, die
diese Synchronisation in ihrem Alphabet haben, auch elftsergang mit der gleichen
Synchronisationsmarke vollziehen. Die exklusiv einadikende Wirkung desSbergangs
wird durch Verwenden des Ausrufezeichens explizit in der Syntax wiedergegeben. Die
Invariante stellt sicher, dal3 der Zustand verlassen werden muf3, wenn der Zug gerade die
Schranke passiert. Dann muf désergang zum Zustar@ast gewahlt werden. In einer
Entfernung von 100 m nach der Schranke wird von der Invariante und von densten
Ubergang erzwungen, mit der Synchronisationsmaxuké zu synchronisieren. Nun wird
auch die Variable: auf einen Wert gif3er 1000 gesetzt und in den Startzustand gewech-
selt. Damit ist der Automat bereit, das Signalverhali@nden rachsten herannahenden
Zug zu modellieren.
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Das ModulController modelliert die eigentliche Steuerung, die die Schrankenbewe-
gung bestimmt (das zu bauende steuernde elektronisclé Gier die Steuersoftware).
In Abbildung[4.8 auf der vorherigen Seite ist das Modul mit seinen Deklarationen und dem
zugeldrigen hybriden Automaten dargestellt. Das Modul kennt zwei Eingabe-Signale, um
auf die Botschaften vom Zug-Modell reagieren zinken und zwei Ausgabe-Signale, um
dem Schrankenmodell entsprechende Anweisungen zu erteilen. Die lokalevidia
benutzt, um die Reaktionszeit der Steuerung zu messenirEnchicht mehr als 5 Zeit-
einheiten zwischen der Mitteilung des Zugmodells und der Steueraktion der Schranke ver-
gehen.

Startzustand des Automaten ist der Zustaitel In diesem Zustand wird gewartet,
bis die Meldung vom Zug-Modell eintrifft, dal3 ein Zug die Position 1000 m erreicht
hat, d. h. es wird ein mit der entsprechenden Synchronisationsmgpk®aarkierter Zu-
standsibergang vollzogen. Der Automat befindet sich danach im Zustabaver und
die Uhrt wurde zuiickgesetzt. Der Zustand modelliert die Situation, daf die Meldung
Uber den herannahenden Zug in der Steuerung eingetroffen ist und nach einer gewissen
Reaktionszeit alsachstes die Schranke geschlossen werden muf3. Die obere Schranke
der Reaktionszeitr (im Beispiel auf den Wert 5 gesetzt) ist ein wichtiger Parameter zur
Erfullung der Sicherheitseigenschaft des Systemsatégpens nach Ablauf vom muf3
eine Synchronisation mit dem Schrankenmodéiér die Synchronisationsmarkewver
erfolgen und damit zum Ausgangszustaaid zuriickkehren. Wenn der Zug die Position
"100 m nach der Schranke” passiert, synchronisiert das Zug-Modell mit der Marke
und die Steuerung wechselt in den Zustaon&aise. Nach der Reaktionszeit erzwingt
die Steuerung eine Synchronisation mit dem Schrankenmiobeitldas Signataise und
wartet nach dentubergang wieder im Anfangszusta.

4.2 Interpretationen hybrider Automaten

In diesem Abschnitt wird eine Semantik vorgestellt, die von der Standardsemantik in der
Weise abweicht, dal3 sie einen kompositionellen Operator uilterstAls semantische
Basis wird dabei ein Update-System benutzt. Ziel ist, dal3 die Semantik der Komposition
mehrerer hybrider Automateiquivalent der Komposition mehrerer Semantiken hybrider
Automaten ist. AnschlieRend wird die traditionelle Transitionssystem-Semantik als mitt-
lere Abstraktionsschicht vorgestellt.

4.2.1 Semantik I: Kompositionelles Update-System

Wahrend die von Alur et al. [ACH95] und von Henzinger [Hen96] vorgeschlagenen
Transitionssystem-Semantiken nicht kompositionell sind, wird hier eine kompositionel-
le Semantik definiert. Die Semantik eines Systems kann basierend auf den Semantiken

3Dieses stark vereinfachte Modell einer Schrankensteuerung dient lediglich der Veranschaulichung der
Modellierung hybrider GiRen wie Winkel und Geschwindigkeit. Es tieksichtigt keinerlei Sondeifie,
z. B. die Reaktion beim Herannahen eines zweiten Zugékremd sich der erste Zug noch im Schranken-
bereich befindet.
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der Bestandteile des Systems arkwerden([BRO1]. Dazu muf3 der Operator flie Par-
allelschaltung hybrider Automaten kompositionell sein.

Die Semantik eines dynamischen Systems wird oft als Transitionssystem definiert.
Fur Systeme, die synchrone Komposition erlauben, bietet ein Transitionssystem nicht
geriigend Struktur: Die auf markierten Transitionssystemen beruhende Semantik ist nicht
kompositionell fir synchrone Parallelschaltung mehrerer Automaten mit gemeinsamen
Variablen. Der hier behandelte Modellierungsformalismus besitzt einen synchronen Kom-
positionsoperator. Deshalb wird hier eine auf Update-Systemen beruhende Semantik ein-
gefuhrt, die geigend Struktur beidlt und somit die Definition einer synchronen Kompo-
sition auf semantischer Ebene erlaubt.

Definition 4.19 Ein markiertes Update-System(kurz: Update-System) ist ein Tugek
(L, X,Q° %, U) mit den folgenden Komponenten:

e [ ist die Menge voZustanden

e X ist die Menge deWariablen.
Q =45 L x Val(X) ist die Konfigurationsmenge des Update-Systems. Jede Konfi-
guration ist ein Paar aus Zustand und Variablenbelegung.

e Q' C (Q ist die Menge demitialkonfigurationen .
e Y ist die Menge deMarken.
o UCLx Val(X) x ¥ x L x Updt(X) sind dieUpdatesdes Update-Systems.

Anmerkung: (l,v,0,l';u) € U beschreibt, da® in der Konfiguratigh v) bei der
Marke o der Zustand’ erreicht wird und der durch beschriebene Update der Variablen
stattfinden kann. Dies bedeutet, dal3 jede Varialie Definitionsbereich vom den neuen
Wertu(x) zugeordnet bekommt, und daf alle anderen Variablen andert bleiben.

Fir v,v" € Val(X) unddé € R bezeichneb - ¢ die Variablenbelegung voX mit
(v-6)(x) = v(x) - fur alle Variablenz € X. v + ' bezeichnet die Variablenbelegung
von X mit (v +v')(z) = v(x) + o'(z) fur alle Variablenr € X. Das Vergehen einer Zeit
d € R, bei einer festgelegten Ableitung nach der zei Val(X) fur die zeitabhngigen
Wertveianderungen der Variableiifirt von einer Konfiguratiofi, v) zu einer Folgekon-
figuration(l,v + 9 - d).

Definition 4.20 SeiXH ein hybrider Automat. Das durcH bestimmtenarkierte Update-
System[H],, = (L, X, Q°, 2, U) ist wie folgt definiert:

o [ =def H.L

o X —def j‘CX

o Q% =as {(L[e]) | (1) € H.Q"}
[ ] Z —def f}fz U R+
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o U =4 time(H) U discrete(FH) mit:

Ad € [H.D(1)] :
u=v+o-d
No € (Ry\0)
AVS € [0,0]:v+6-de [HI(D]

time(H) =def (l,v,0,0,u)

discrete(H) =ger {(l, v,0,0',u)

A, o, u,l") € H.E - }
u € [u]y(v)

Anmerkung:  Die Konfigurationsmenge des Update-Systems besteht aus den
Zus@inden und Variablenbelegungen des hybriden Automaten. Die Menge der Initialkon-
figurationen des Update-Systems ist durch die Initialbedingung des hybriden Automaten
definiert. Ein hybrider Automat kann die Konfiguration durch das Vergehen von Zeit und
durch Zustand#bergainge veandern; somit besteht die Menge der Updates des Update-
Systems aus alleBeit-Updatesund allendiskreten UpdatesDie Zustandskomponente
einer Konfiguration wird durch einen Zeit-Update nichtamdert.

Falls eine Variable in keiner der Ungleichungen der We#rderung eines hybriden
Automaten in gestrichener Form auftritt, ist damit nicht gemeint, dafl3 der gesamte Werte-
bereich vorR moglich ist. Rir eine solche Variable ist die Interpretation die folgende: Der
Zustand#gbergang veindert den Wert der Variablen nicht, aber parallel augygé Zu-
standsibergainge der Umgebungsautomatéimken die Variable einscanken. Sclankt
kein parallel ausgéhrter Zustandsergang eines Umgebungsautomaten die Variable
ein, dann wird der Wert der Variablen nicht @edert. Um auszudcken, daf3 der gan-
ze Wertebereich voiR moglich ist fur = nach der Audihrung des Zustantbergangs
ohne die Einwirkung eines parallellaufenden Automateiiyde die Wertveinderung
¥ >0V <0verwendet werden.

Fur die diskreten Updates ist die Invariante irrelevant. Eine Invariante, die identisch
false ist, kann zur Konstruktion von "dringenden” Zasiden benutzt werden. Dringende
Zustnde sind Zusinde des Automaten, in denen keine Zeit vergehen darf.

Die Definition der Updates stellt damit auch im Hinblick auf die Semantik der In-
varianten eine wesentlich&nderung gegeiiber der in der Literatur geuchlichen Se-
mantik dar: Bei der Standardinterpretation (z. BLin [HEn96]) werden Zusidedgnge,
die intuitiv im Modell erlaubt varen, in der Transitionssystem-Semantik und somit auch
bei der Erreichbarkeitsanalyse nicht beksichtigt, falls im Zielzustand die Invarian-
te nicht ertillt ist. Im Modell sind 'Deadlocks’ raglich, die bei diesem Vorgehen in
der Transitionssystem-Semantik jedoch nicht mehr enthalten und damit auch nicht nach-
weisbar ist. Dadurch verringert sich die Anzahl der Znse im Produktautomaten,
was zu Performancesteigerunighft. Dieses Problem wird teilweise bereinigt, indem
in [HHMWTOOQ] nacht&glich eine andere Definition hybrider Automaten vorgeschlagen
wurde: Nun wird fir das Modell gefordert, dal? die Menge deraasigen Véichter fir
einen Zustandsergang die Invariante des Anfangszustanddlerf. AuRerdem wirdiir
jedenUbergang gefordert, daR die durch die Weréwveterung eineslbergangs berech-
neten neuen Werte der Variablen die Invariante des FolgezustaidsrerfSomit wurde
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dieses technische Detail zum Zwecke einer performanten Analyse in die Modellebene
zurickiibertragen. Hier wird eine neue Semantik definiert und der Performancenachteil
bei der Werkzeug-Implementierung in Kauf genommen.

Bei beiden Semantiken von Henzinger tritt atdich das folgende Problem auf: Ein
Automat kann die Variablen per Zustafi@iergang so setzen, daf? die Zustandsinvariante
eines anderen, parallel laufenden Automateritrggwird. Dadurch wird dieser Automat
in einen 'Deadlock’ gezwungen. Bei der in dieser Arbeit vorgeschlagenen Semantik hat
der Automat die Mglichkeit, sofort in einen anderen Zustand zu wechseln. Die hier
benutzte Invariantensemantik besagt also, dal3 in einem Zustand mit falscher Invariante
keine Zeit vergehen darfEs fuhrt jedoch nicht zu einem unzAgdsigen Lauf, wenn der
Automat einen solchen Zustand passienine Zeit vergehen zu lassddiese Betrachtung
gilt auch fur das Ricksetzen von Uhren bei Timed Automata. Deshalb wurde die neue
Invariantensemantik bereits bei der Semantik von Timed Automatacksichtigt (siehe

Abschnit{2.4.1, Definition 2.13).

Illustration. Zur lllustration der beiden Update-Arten wird hier noch einmal auf das
Modell der Schrankensteuerung (siehe Abbildung 4.8 auf Seifeirdeh hybriden Au-
tomaten) zuickgegriffen. Falls der Automat im Moddontroller den ZustandoLower
betritt, wird die Uhrt auf den Wert 0 geseftD. h. fur die Konfiguration(Z, v) unmittelbar
nach denUbergang giltZ = ToLower undu(t) = 0. In dieser Situation sind die folgenden
Zeit-Updates des Automaten figlich: Fir jede Zeit§ aus dem Intervall(0, 5] kann der
Automat einen Zeit-Update durdltiren, der zur Folgekonfiguratigfi, ') mit ’ = [ und
V'(t) = v(t) + 6 - 1 fuhrt. Weiterhin hat der Automat die dglichkeit, einendiskreten
Update durchzufihren, indem der Zustaniglsergang zum Zustandle ausgevihlt wird.
Dies fuhrt zur Folgekonfiguratiofi”, v") mit I” = Idle undv”(t) = v(t), d. h. die Uhr ist
nicht veandert worden.

Update-Systeme enthalten ausreichend Struktur, um die synchrone Komposition zu
ermbglichen.

Definition 4.21 SeierS; = (L, X1, QY, %1, U1) und8, = (Lo, X5, QY, 39, Us) ZWei mar-
kierte Update-Systeme. Dann ist digsmchrone Komposition$; || 8, durch das markierte
Update-SysteriL; x Lo, X; U X5, Q% 3 U Xy, U) gegeben, wobei:

d ((lth)vv) € QO gdW (l17U|X1) € Q? A (l2’U|X2) € Qg

o ((b),v,0,(, 1), u) €U gdw,

4Durch die Deklaration der Variablerals Uhr (CLOCK) ist die Angabe der Ableiturig= 1 Uiberfiissig,
da fur Uhren nur die Ableitung 1 erlaubt ist.
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S 21 N 22
A 3o, 000 u1) € Up s vlx, =01 A Uldom(uy) = U1
VAN El(lg,/UQ,O', ll27u2) € U2 : U|X2 = V2 A u|dom(u2) = U2
A dom(u) = dom(u;) U dom(us)

Vi 0621\22
A\ 3([1,?]1,0’,[’1,U) S U1 : U‘Xl = U1

Vi S 22\21
A (g, vg,0,l5,u) € Us : v|x, = v9

Zu beachten ist dabei folgendes: Bleibt bei einem Zusianelgang der Wert einer Va-
riable unveandert, so ist bei einem Transitionssystem (im Gegensatz zum Update-System)
nicht nachvollziehbar, ob dies daher resultiert, daR® die Variable bei der Wertdemung
des Zustandsergangs unbacksichtigt blieb oder dal3 der Wert der Variable explizit auf
den gleichen Wert wie vor dem Zustaiiergang gesetzt wurde. Hingegen ist diese In-
formation in einem Update-System viggbar. Dies ist der Grund daf daf? die auf einem
Update-System basierende Semantik kompositionelliissynchrone Parallelschaltung,
die Transitionssystem-Semantik jedoch nicht.

Das Symbol| wird sowohl bei hybriden Automaten als auch bei Update-Systemen als
Kompositionsoperator benutzt.

Die parallele Komposition zweier Update-Systeme ist wieder ein markiertes Update-
System.

Satz 4.7 SeienS und 8’ zwei markierte Update-Systeme. Dann ist afidh$’ ein mar-
kiertes Update-System.

Beweis: Die Behauptung folgt aus der Konstruktion der einzelnen Komponenten von
8 || 8’ entsprechend Definitign 4 21. O

Satz 4.8 Die auf markierte Update-Systeme basierende Semantik ist kompositiomell f
hybride Automaten, d. hiif zwei hybride Automatefi{ und H' gilt [H || H'], =

[0y 113

Beweis: Der Beweis folgt ebenfalls direkt aus den Definitionen des Operators
(Definition[4.8 auf Seitg 109 und Definitipn 4]21 auf der vorherigen Seite). 0

Anmerkung: In [BR99a] wurde versucht, dieses Problem durch ein sogenanntes "Dou-
ble Transition Predicate” zwsen. Jeder Transition wurden zweaRikate zugeordnet.
Das allowed-Pradikat stellte die vom Automaten erzwungeddbergangsbedingundif
die Wertveénderung dar, d. h. alle Variabldier die in diesem Rdikat nichts ausgesagt
wurde, sollten als unvandert interpretiert werden. Dasitiated-Pradikat enthielt@ir die
unve@anderten Variablen die Bedingung, dal der Wert uinvéert bleiben soll. Bei der
Formalisierung dieses Konzeptes/in [BRO1] traten Probleméddieh der sauberen Tren-
nung von Syntax und Semantik auf. Die parallele Kompositiorutletved-Mengen konn-
te mittels Durchschnitt ermittelt werden. Bei der Konstruktion der neuéiuted-Menge
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mul3te jedoch auf die Information aus der Syntaxizkgegriffen werden um festzustel-

len, ob eine Variable im Rdikat ervéahnt worden ist. Daher wird in dieser Arbeit eine
wesentlich vorteilhaftere kompositionelle Semantik auf der Basis von Update-Systemen
verwendet.

4.2.2 Semantik Il: Kontinuierliches Transitionssystem

Zu einem hybriden Automatefi( kann ein korrespondierendes kontinuierliches Tran-
sitionssystem[J{] . konstruiert werden, indem zaohst das entsprechende Update-
System[H],, konstruiert und daraus das Transitionssystem mit einer Semantikfunktion
fur Update-Systeme erzeugt wird, d.Ji(] . =4 [[H];].. ES muR eine Semantikfunk-
tion definiert werden, die zu einem Update-System ein Transitionssystem liefert.

Definition 4.22 Die  kontinuierliche  Transitionssystem-Semantik [§]. eines
markiertes Update-System$ ist gegeben durch das markierte Transitionssystem
(8.L x Val(8.X),8.Q° 8.3, —), wobei— die folgenden Transitionen erith:

e Fur (I,v),(I',v') € 8.L x Val(8.X)undeo € 8.2 gilt (I,v) = (I',v'),
gdw. ein(l,v,0,l',u) € 8.U existiert mit’ = v < u.

Anmerkung: Der Konfigurationsraum des Transitionssystems ist der Konfigurati-
onsraum des Update-Systems. Die Menge der Initialkonfigurationen des Transitions-
systems ist definiert durch die Initialkonfigurationen des Update-Systems. Die Tran-
sitionen des Transitionssystems werden berechnet, indem die Update-Funktion ange-
wendet wird, d. h. iir jede Ausgangskonfiguration der Transitionsrelation wird durch
die im Update-System vorhandenen Updates eine Nachfolger-Konfiguration mittels
Uberschreibe-Operator erzeugt und zugeordnet.

Durch die Definition der Transitionssystem-Semantik kann zu einem Update-System
die Spur-SemantikS] . konstruiert werden, indeniif § zurachst das zugéhige Transi-
tionssysteni8] ., gebildet wird. Dann isfS] . definiert als[[S] ] .

Satz 4.9 Seien8! = (L', X', Q}, ', UY) und 8* = (L? X2 Q3,%2,U?) zwei Update-
Systeme mik! N X? = @ undX! = X2, Dann ist die Spur-Semantdompositionell fir
den Operatot| : [$']. || [$*]. = [S" [| 87].

Anmerkung: SeienH! undH? zwei hybride Automaten mit(*.X N H?. X = () und
HLY = H2.¥. Dann gilt die Kompositionalitt der Spursemantik wegen Shtz|4.8 auch
fur hybride Automatenf[3(*] 1. || [[H?] 1. = [TH" ] F*] ],

Beweis: C: Zunachst wird[8'] . || [8*]. C [8' || 8%], gezeigt. Ausy = (0;)ien €
8. || [8*],, folgt nach der Definition der Komposition zweier Spur-Mengen als Durch-
schnitta € [8'], unda € [8%],. Somit existieren zwei &ufe ((I},v}), 0;);en von 8
und ((12,v2), 0;)sen VoON 82 fur a. Weil die beiden Systeme miteinander ritber Mar-
ken kommunizieren und nictitber gemeinsame VariableiX{ N X2 = ()), kann ein

Lauf (((1},12),v:),04)ien Mit v;|x1 = v} und vy x2 = v? konstruiert werden. Da die

177
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Komposition zweier Updates eines Update-Systems genau in dieser Weise erzeugt wird,
kann geschluBfolgert werden, daRl}, 1?),v;), 0:)ien €in Lauf vonS! || 8% ist und somit
a e[S 8%,.

D: Es verbleibt, [8']. || [8*], 2 [8' || 8*], zu zeigen. Kr jede Spura €
[8' || 8%], existiert ein Lauf(((},1?),v;),0:)ien vOn 8* || 82. Da X' N X? = (), kann
v; : X' U X? — R geteilt werden i} : X! — Rundv? : X? — R mit v;|x1 = v}
undu;|x2 = vZ. Per Induktion entstehen bei diesem Verfahrénfie. Damit kbnnen zwei
Laufe((I},v}), 0;)ien VONn 8t und ((12,v3), 0;)ien VON 82 konstruiert werden, und es folgt
a € [8'], unda € [8%],. 0

Anmerkung: Ohne die Bedingung'' N X? = ( gilt die Behauptung nichti Mengen
von Spuren. Als Gegenbeispiel wird eine Spue (o;);en € [8'] . || [8%], betrachtet und
daR nur laufe (I}, v}), 0)ien von 8! und (12, v?), 0;)ien VON 8% existieren mitv} (x) #
vi(x) fur eink undz € X' N X2 Dann kann kein Lauf((I},1?),v;),0:)ien VON 8! || 82
existieren und somit gilt: ¢ [8* || 8?] .

¥! = ¥? ist eine weitere notwendige Bedingung. SEi\ X2 # (. Dann ist eine
Reaktion des Systenss auf die Markes € !\ X2 im durch Komposition entstandenen
System8! || 82 moglich, aber die Marker kann im Durchschnitt der Spurd§'], und
[8] . nicht vorkommen, wei? keine Spur hat, in der vorkommt.

4.3 Verifikation

Die Verifikation von hybriden Modellen erfolgt mittels Erreichbarkeitsanalyse auf der
Transitionssystem-SemantikuiFdie algorithmische Analyse sind nur lineare hybride Au-
tomaten zugelassen.

In diesem Abschnitt werden zéohst einige Unterschiede bei der Erreichbarkeitsana-
lyse im Vergleich zum Algorithmusifk Timed Automata aufgezeigt. Anschlie3end wird
die Datenstrukturdr die Repéasentation der Transitionsrelation bei kontinuierlicher Se-
mantik von hybriden Automaten sowigérfdie Konfigurationsmengen angegeben.

4.3.1 Erreichbarkeitsanalyse

Abbildung[4.9 auf der &chsten Seite zeigt den Algorithmus flie Erreichbarkeitsanaly-

se hybrider Automaten. Es werden die bereits bei der Behandlung von Timed Automata
eingefihrten Notationen wiederverwendet. In einer Fixpunktiteration werden immer wie-
der Nachfolger von bereits erreichten Konfigurationen berechnet, bis die Menge aller er-
reichbaren KonfigurationeReach([H] ) (siehe Definition 2.14 auf Seite]42) erreicht ist.
Gegeitiiber der Strategidif Timed Automata gibt es einige Besonderheiten:

e Die zulberpitifende Menge) - ist eine Menge von Konfigurationen. Es kann nicht
nur die Erreichbarkeit von Zushdeniberpiift werden, sondern auch von bestimm-
ten Variablenbelegungen. Im Unterschied zu den Timed Autoniaiadn bei hy-
briden Automaten als Initialkonfigurationen auch Variablenbelegungen ungleich 0
vorkommen.
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Eingabe: Hybrider Automdt{ = (L,Q°, X,X, I, D, E)
mit der kontinuierlichen Semant(] . = (L x Val(X),Q°, X UR,, —),
Menge von Konfiguratione®

Ausgabeirue gdw. Reach([H],) N Qr # 0

R:=Q"°
do
Rprev =R
R:=RU{¢eLxVa(X)|3g:qe RNq— ¢}
while R € R,
return RN Qr # 0

Abbildung 4.9: Algorithmus der Erreichbarkeitsanaly8etiybride Automaten.

e Die Abbruchbedingung wirdber eine Teilmengenbeziehung géiprda die Gleich-
heit nicht direkt implementiert werden kang gdw. C A D).

e Es wird versucht, den kleinsten Fixpunkt der erreichbaren Konfigurationen zu be-
rechnen. Da der Algorithmus daf nicht bei jedem Modell terminiert (siehe
Satz[4.5), ist als weitere, oft terminierende Strategie diekiRartsanalyse nach
dem in Abbildung 4.10 angegebenen Algorithmus notwendig.

Eingabe: Hybrider Automdt{ = (L,Q°, X,X, I, D, E)
mit der kontinuierlichen Semantf{], = (L x Val(X),Q° X UR,, —),
Menge von Konfiguratione

Ausgabeirue gdw. Reach([H],) N Qr # 0

R:=Qr
do
Rp'rev =R
R:=RU{qeLx Val(X)|3¢ :¢d € RNq— ¢}
while R Z R,
return RN Q° # ()

Abbildung 4.10: Algorithmusiir die Rickwarts-Analyse.

Da diese Algorithmentir lineare hybride Automaten nicht in jedem Fall terminie-
ren, werden sie in der Literatur oft auch als "Semi-Entscheidungsprozeduren” bezeich-
net [ACHH93].

Zur effizienten Gestaltung der Erreichbarkeitsanalyse werden einige Abweichungen
von den in den Abbildunggn 4.9 upd 4,10 gezeigten allgemeinen Algorithmen vorgenom-
men. Neben einigen technischen Details, wie Sonderfallbehandlungen zur Effizienzstei-
gerung, wird bei der Berechnung der Erreichbarkeitsmenge neben der Menge der bis-
her erreichten Konfigurationen eine Menge der zuletzt erreichten Konfigurationen gespei-
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Eingabe: Hybrider Automdt{ = (L,Q° X,3,I, D, E)
mit der kontinuierlichen Semantlf{] . = (L x Val(X),Q", X UR,, —),
Menge von Konfiguratione® ¢

Ausgabeirue gdw. Reach([H].) N Qr # 0

Rreached = @
Ryew = QO
while Rnew Q Rreached do
if Ruew NQr # 0 then return true
R’r‘eached = Rreached U Rnew
Ruew ={¢ € Lx Val(X)|3q:q € Rpew Nq— ¢}
od
return false

Abbildung 4.11: Verbesserter Erreichbarkeitsalgorithniusi/bride Automaten.

chert, um nichtimmer wieder bereits vorhandene Konfigurationen neu zu berechnen (siehe
auch [ACHH93]). Ein Algorithmus, der sowohl diese Technik als auch den Abbruch der
Analyse beim Erreichen einer Zielkonfiguration beksichtigt, ist in Abbildung 4.11 dar-
gestellt.

Eingabe: Hybrider Automdt{ = (L,Q° X,3,I, D, E)
mit der kontinuierlichen Semantlf{] . = (L x Val(X),Q°, X UR,, —),
Menge von Konfiguratione® ¢

Ausgabetrue gdw. Reach([H],) N Qr # 0

Rreached = @
Rpew = QO
while R, # (0 do
if Ruew NQr # 0 then return true
Rpew ={¢d € Lx Val(X)|3q:q € Rpew Nq— ¢}
Radded = Rnew \ Rreached
Rreached = Rreached U Rnew
Rnew = Radded
od
return false

Abbildung 4.12: Weiter verbesserter Erreichbarkeitsalgorithmus.

Das konsequente Anwenden der Idee, die Berechnung bereits vorhandener Konfigura-
tionen zu vermeideniihrt zum in Abbildung 4.1]2 dargestellten Algorithmus. Hier werden
von der Menge der in einem Schritt berechneten Konfiguratiofgp,j zur Vorberei-
tung auf den Achsten Schritt diejenigen Konfigurationen abgezogen, die bereits in der



4.3. VERIFIKATION 131

Gesamtmenge der berechneten Konfiguratioen,{..,) enthalten waren. Damit wird
R, reduziert aufR,ggcq.

4.3.2 DDM-Reprasentation

Um Konfigurationsmengeriif lineare hybride Automaten speichern und verarbeiten zu
kdnnen, mul3 eine neue Ré&pentationsmethode eingbft werden, die Double Descrip-
tion Method. Dieses Verfahren basiert auf einer Matrizendarstellung konvexer Mengen
von Variablenbelegungen. Zéside werden bei der Standardi@gentation explizit dar-
gestellt. Im folgenden werden nur lineare hybride Automaten betrachtet urinizaiki

als hybride Automaten bezeichnet.

Definition 4.23 Fur einen hybriden Automate( ist die Menge aller Konfigurationen
definiert als die Meng€) = H.L x Val(H.X). Ein Elemeny = (/,v) € @ hei3tKon-
figuration. Eine Teilmenge: C @ heil3tRegion Eine Regionk heil3tZustandsregion
falls fur einl € H.L und einV C Val(H.X) qilt: R = {(l,v) | v € V}, undkon-
vex, falls fur einl € H.L qilt: R = {(l,v) | v € [¢]} undy ist eine Konjunktion von
Ungleichungen (nach Definitign 4.3).

Die einem Zustand in einer Zustandsregion zugeordnete Belegungsmenge ist durch
ein konvexes Polyedeeprasentierbar. Aus dem Bereich der Mathematik sind effiziente
Polyeder-Algorithmen zur Berechnung der Menge diasungen eines Gleichungssystems
bekannt[Che65, Cheb8]. Diese Algorithmen wurdéndie Verifikation wiederentdeckt
und von Fukuda und Prodon in der Effizienz verbessert [FP96). die Analyse von
Verzbgerungen in synchronen Programmen wurde diese Methode zuerst von Halbwachs
eingesetzt und in einer allgemein verwendbaren Polyederbibliothek implementiert/[Hal93,
HPR97]. Im folgenden werden die Basisprinzipien der zugrundeliegenden Datenstruktur
vorgestellt.

4.3.2.1 Datenstruktur

Belegungsmengeiiber die Variablen hybrider Automaten werden durch Polyeder re-
prasentiert. Ist die Menge konvex, degt ein konvexes Polyeder, sonst wird die Men-

ge durch eine implizite Vereinigung mehrerer konvexer Polyeder dargestellt. dedes
dimensionale konvexe PolyedBrC R hat zwei Repiisentationen:

e Das Polyeder ist die Menge der isungen einegingleichungssystemsA, b) mit
P ={z € R"| A-z > b}, wobei A einem x d-Matrix und b ein Vektor der
Dimensionm ist.

e Das Polyedef ist die konvexe Hlle einesErzeugendensystemsV, R, L), wobei
die drei Komponenten endliche Mengen von Vektoren der Dimensitim Punk-
te (V), Strahlen (R) und Geraden (L) sind, so dal3

P=q>Y N-vi+ > pj-ri+ > vkl )\izo,ujzo,Z)\i:1}_

v, €V r;€ER lxeL
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Abbildung 4.13: Polyederdarstellung der Menge> 1 Az > 1 A zq + 29 > 3.

Somit wird das in Abbildung 4.13 dargestellte Polyeder sowohl durch dguhgen
eines Ungleichungssystems

T
P= (l’l,lﬂg) i)
r1 + Z2 3

(V.R,L)ymitV = {vg=(2),v1=()},R={ro=()).m1 = (})}, L = 0 repiasentiert.

Diese beiden Repsentationen sind gegenseitig eindeutig bestimmt. Es existieren ef-
fiziente Algorithmen @ir die Transformation von einer Régsentation in die andere. Die-
se Algorithmen minimieren gleichzeitig die Régentation. Durch die Darstellung ei-
nes Objektes durch zwei verschiedene Repntationen erhielt diese Methode von Motz-
kin et al. den Name®ouble Description Method (DDM) [MRTT53].

1
1 als auch durch ein Erzeugendensystem

VIV IV

In der Rabbit-Implementierung der DDM-Régentation wird eine einfachere Darstel-
lung der beiden Repsentationen mittelsomogener Koordinatenverwendet. Durch die
Hinzunahme einer zaszlichen Dimension,, fur die Konstanten und Definition des Po-
lyeders als Schnittmenge eines Keehit der zu&tzlichen Ebene;, = 1 entsteht die im
folgenden beschriebene vereinfachte Rspntation. Im Ungleichungssystem steht so auf
der rechten Seite immer der Nullvektor und im Erzeugendensystem sind nur Strahlen not-
wendig [FP96]. Die im o. g. Beispiel anggfrte Region (mit dem in Abbildurig 4.]13 ge-
zeigten Polyeder)ihrt zu dem in der Abbildung 4.114 auf deichsten Seite aufgéfirten
Kegel. Durch den Schnitt mit der Ebeng = 1 entsteht die in Abbildung 4.15 auf der
nachsten Seite dargestellte Schriitfie.

SDer Begriff "Kegel” bezeichnet hier nicht einen runden Kreiskegel, sondern eine geometrische Figur,
ahnlich einer unregeléfligen Pyramide, die von dessen Spitze im Koordinatenursprung ausgehend durch
Strahlen begrenzt wird (unendliche Ausdehnung, ohne GréactuH).
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Abbildung 4.14: Kegel zur Repsentation  Abbildung 4.15: Schnitt des Kegels mit
der Menge aus Abbildurijg 4.113. der zuétzlichen Ebene = 1 fuhrt zum
gewlnschten Polyeder.

Definition 4.24 Ein Paar (A, R) reellwertiger MatrizenA und R wird Double Descrip-
tion Pair (kurz: DD-Paar) genannt, falls gilt:

A-2>0 gdw. Z=R-AmitA>0

Fur eind-dimensionales Polyeder igt einem x d-Matrix und R eined x n-Matrix,
TeRLNeERN>0gdw. Vi € {1,...,n} : \; > 0. Das Polyede” C R? wird
einerseits vom reprasentiert als

(FEeRA-7>0)
und andererseits voR als
{zeRYz=R-A\A>0}.

Die Matrix A wird Reprasentationsmatrix die Matrix R wird Erzeugendenmatrixge-
nannt. Diese Namen spiegeln die Intuition wider, dal3 mit der Matrgepfift wird, ob
sich ein Vektor innerhalb des Polyeders befindet, d. h. vom Polyedetseptrert wird,
oder dafld mit der Matrix? ein beliebiger Vektor erzeugt werden kann, bzw. durch das
Hinzunehmen eines Vektors das Polyeder erweitert werden kann.

Jeder Spaltenvektor der Erzeugendenmatrix ¥diegt im PolyederP und jeder Vek-
tor in P ist eine nicht-negative Linearkombination der SpaltenvektorenR/on

Der folgende Satz von Minkowski stellt die Existenzbedingtingiis DD-Paar sicher.

Satz 4.10 (Minkowski) Fur jede reellen x d-Matrix A existiert eine reelle x n-Matrix
R, sodal{ A, R) ein DD-Paar ist. Das durcii reprasentierte Polyeder ist endlich erzeugt
Von R.
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Beweis: Der Beweis erfolgt durch Angabe eines terminierenden Algorithmus |[FP96].
Die Schwierigkeit an dem Beweis ist, dal3 die Spaltenanzatin R eine endliche Zahl
sein mul3; sonstdnnte eine triviale Erzeugendenmatrix einfach alle Vektoren des Poly-
eders enthalten. ad

Ein Satz bzw. ein Algorithmudif die Rickrichtung wird (obwohl vorhanden) nicht
berdtigt, da nach dem folgenden Lemma dilt [Zi€05, Far02]:

Lemma 4.11 (Farkas) (A, R) ist ein DD-Paar gdw,(R”, AT) ein DD-Paar ist.

Das Paar(RT, AT) wird die zu (A, R) duale Reprasentation genannt. Die
Ruckrichtung des Satzes, d. h. die Berechnung einer&eptationsmatrixl zu einer
gegebenen Erzeugendenmatfix kann gebst werden, indemiir die transponierte Er-
zeugendenmatri?” die entsprechende Erzeugendenmattfx berechnet wird. Durch
Transponieren entsteht die gémschte Ref@rsentationsmatrix. Da die Spaltenvektoren in
der Erzeugendenmatrix genau den sogenannten extremen Strahlen entsprechen, ist dieses
Problem auch bekannt unter dem Nankatrem Ray Enumeration Problem bzw. Kon-
struktion eines minimalen Erzeugendensystems

4.3.2.2 Beispiel

Im folgenden wird die Kegelrepsentation der Meng® = {(z1,x2) | x1 > 1 A xy >

1 A zq + o > 3} illustriert (Polyederdarstellung in Abbilduig 4]13 auf Sgite]132). Durch
Hinzunahme einer zaszlichen Ebene wirdiir diese konvexe Menge der Kegel in den
Abbildunger 4.T4 und 4.15 einerseits durch die Repntationsmatrix

1 0 -1
A=10 1 -1
1 1 =3

definiert, wobei die Zeilenvektoren gerade die Normalenvektoren der den Kegel begren-
zenden Fhchen sirﬁ Die im Koordinatenursprung (der Kegelspitze) beginnenden Strah-
len entlang der den Kegel begrenzenden Schnittgeraden bilden da®$raggdfrzeugen-
densystem. Somit wird der Kegel andererseits auch durch die Erzeugendenmatrix

R:

o = O
o O =

1
2
1

— = N

reprasentiert, wobei die Spaltenvektoren die den Kegel begrenzenden Strahlen sind.

SDer Vektor(0, 0, 1) miiRte hier hinzugenommen werden, um den Kegel nach unten hin abzugrenzen, da
jedoch nur die Schnitifiche mitz;, = 1 interessiert, wird dieser Vektor stillschweigend vorausgesetzt.
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(1;1;-3)

Abbildung 4.16: Kegel zur Repsentation  Abbildung 4.17: Kegel aus Abbil-
der zu Abbildund 4.14 dualen Menge in dung4.16 in isometrischer Projektion.
60°-Projektion.

Der zu P duale Kegel wird durch die Refpsentationsmatrix

Ap=R"=

N = = O
— N O
— = O O

definiert, wobei die Spaltenvektoren der Matik hier als Normalenvektoren der den
dualen Raum begrenzenderaéthen interpretiert werden und somit b&p als Zeilen-
vektoren auftreteru, > 0A 21 >0A 21 +2-29 > —1 A2 21 + 29 > —1). Inden Ab-
bildungerﬂ 4.16 unfl 4.17 wird der zu P duale Kegel in zwei verschiedenen Sichtweisen
dargestellt. Durch den Algorithmus zur Berechnung der Erzeugendenvektoren kann die
Erzeugendenmatrix

0 1 1
Rp = 1 0 1
-1 -3

_ o O

—1

zur Beschreibung des dualen Raumes mittels begrenzender Strahlen angegeben werden.
Durch Transponieren vo®®, entsteht wieder die ursipngliche Repiisentationsmatrix
A= RE.
Anmerkung: Fur eine audihrlichere Beschreibung der graphischen Repntation
mit einer zu&tzlichen Koordinateifr eine "Hyperebene” (homogene Koordinate) sie-
he [FvDFH94]. Eine Bibliothek, die Datenstrukturen und Algorithméndie Arbeit mit

’Es macht keinen Sinn, sich in der dualen Resentation die Ebensg, = 1 vorzustellen, da diese Ebene
nichts mit dem ursgmglichen Polyeder zu tun hat.
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Abbildung 4.18: Durchschnitt und Vereinigung zweier Polyeder.

Polyedern entdilt, und eine tiefgreifende Dokumentation der Methode wurde am IRISA-
Institut erarbeitet [Wil93].

4.3.2.3 Operationen

Die Double Description Method unteitt die folgenden Operationen, digrfdie Er-
reichbarkeitsanalyse von Bedeutung sind:

Durchschnitt: Der Durchschnitt zweier konvexer Polyedemund @ ist das konvexe Po-
lyeder P N @, das sowohl alle Bedingungen van als auch alle Bedingungen
von () erfullt und durch Vereinigung der Ungleichungen, d. h. der Zeilen der Re-
prasentationsmatrizen, entsteht (siehe Abbildung|4.18).

Konvexe Hillle (konvexe Vereinigung): Die konvexe Hille U zweier konvexer Poly-
eder P und @ ist das kleinste konvexe Polyeder, das sowBhdls auch() enthalt
und durch die Vereinigung der Erzeugenden, d. h. der Spalten der Erzeugendenma-
trizen, entsteht. Die konvexeilHe wird als obere Approximation der Vereinigung
benutzt, da die Vereinigung konvexer Polyeder im allgemeinen nicht konvex ist (sie-

he Abbildund Z-1B).

Test auf Leerheit: Ein Polyeder ist leer genau dann, wenn im Erzeugendensystem die
Menge der Punkte leer ist bzw. kein Strahl existiert, der diétzlishe Ebene;, = 1
schneidet.

Teilmengenbeziehung und MengengleichheitEin PolyederP mit der Erzeugenden-
matrix R ist enthalten in einem Polyedér mit der Repéasentationsmatrixl ge-
nau dann, wenniiir alle: mit 1 < ¢ < ngiltt A - (ry,re,...,7e;) > 0, wobei
(r1i, 72, - - -, rq;) deri-te Spaltenvektor voi ist. Die Gleichheit muRRiber gegen-
seitiges Enthaltensein nachgewiesen werden.

Nachdem ausgéhrt worden ist, wie Mengen von Konfigurationen mit der DDM-
Repiasentation dargestellt werden, wird im folgenden die Nachfolgerberechnung im Er-
reichbarkeitsalgorithmus eiit. Das hier vorgestellte Vorgehen wurde auch in der Werk-
zeugimplementierung HyTech verwendet [HHWT95a].
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Wie bei Timed Automata besteht die Nachfolgerberechnung bei hybriden Automaten
aus der Anwendung von Zeit-Transitionen (dem Vergehen von Zeit) und von diskreten
Transitionen (Zustandbergngen):

Zeit-Transitionen. Fur die Berechnung der Zeit-Nachfolger wird die Réggntation
mittels Erzeugendenmatrix benutzt. Die Strahlen der Erzeugendenmatrix der Ableitungen
definieren die Richtung, in der sich die Werte der Variablen entsprechend der Ableitungen
verandern. Diese Strahlen werden zu den Strahlen der Erzeugendenmatrix der Variablen-
belegung hinzugé@ﬂ Dadurch wird die Entwicklung der Variablenwerte hin zum Un-
endlichen beicksichtigt. Da nur bei eifllter Zustands-Invariante Zeit vergehen darf, wird
die Belegungsmenge vor und nach dieser Operation jeweils auf die Invariantedogs$chr

. A . A
% X

8

1,4

(3,2)

Abbildung 4.19: Berechnung der Zeit-Nachfolger (nach [HHWT95a]).

In Abbildung[4.19 wird als Beispiel ein System mit zwei Variabigrund z, betrach-
tet. Das Ableitungspolyeder sei gegeben duichr 1AZy > 2AZy > 21— 1AZy < 221+2
(grauer Bereich im linken Koordinatensystem). Zur Berechnung der Zeit-Nachfolger zu
einem konvexen Polyedéf werden zum Erzeugendensystem \omlie Vektoren(1,4)
und (3, 2) hinzugenommen, wie der graue Bereich im rechten Koordinatensystem der Ab-
bildung[4.19 verdeutlicht.

Diskrete Transitionen. Flr einen Zustanddergang: ist die Transitionsrelation-,
definiert durch das Polyedér € Val(XUX') | v|x € guard(e) AJu € update(e)(v|x) :
vlx <u = v|x}. Um die Nachfolger einer konvexen Regighzu berechnen, wird
zurachst die Spaltenanzahl dérdarstellenden Repsentationsmatrix verdoppeiirfdie
Variablen ausX’. Der Durchschnitt dieser beiden Mengen wird berechnet, indem alle
Zeilen der Repisentationsmatrix vor-, zur Repésentationsmatrix vo hinzugefigt
werden. AnschlieRend erfolgt die Existenzquantifizierung der VariabletXauwsd eine

8Punkte, also Strahlen, die dig = 1-Ebene schneiden, werden zu Strahlen gemacht, inders-die
Komponente auf den Weftgesetzt wird.
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Umbenennung aller Variablen, so dal3 die entstandene Menge eine Menge von Variablen-
belegungeniber X ist. Nichtkonvexe Mengen werden mittels Mengen von Polyedern
behandelt.

4.3.2.4 Behandlung inaktiver Variablen

In Abschnitt{3.5.5 wurde die Technik der Sonderbehandlung inaktiver Uliremirined
Automata behandelt. Durch das Eliminieren atiger Werte von Uhren, digif das Ver-

halten eines Modells zeitweise keine Rolle spielen, konnte eine wesentliche Performance-
verbesserung erzielt werden. Diese Strateggd sich auch auf die DDM-Rejsentation

fur hybride Modelldibertragen, wobei statt Uhren nun allgemein Variablen unétzlish

die Ableitungsdefinitionen betrachtet werdeiissen.

Definition 4.25 Eine Variable ist in einem Zustaraktiv, wenn ihr Wert EinfluR auf das
zulinftige Verhalten des Automaten hat, d. h.

e wenn die Variable in der Invariante des Zustands, deathter eines ausgehenden
Zustandabergangs oder ungestrichen in der Bedinguiaigdie Wertveénderung
eines ausgehenden Zustaalsrgangs auftritt, oder

e wenn die Variable im Zielzustand eines ausgehenden Zusthedmngs aktiv ist
und von diesem Zustarigisergang nicht auf einen expliziten neuen Wert gesetzt wird
(die Variable kommt nicht im Definitionsbereich eines Updates vor oder ihr Wert ist
abhangig vom Wert vor dieselbergang).

Um auch bei der DDM-Repisentation unitigen Speicher- und Rechenzeit-Aufwand
zu vermeiden, der durch inaktive Variablen verursacht wird, werden folgende Richtlinien
fur hybride Automatenmodelle festgelegt:

Ableitungen: Ableitungen werden so wenig wiedglich eingesclankt, damit die Ab-
leitungsmatrizen der Zushde ndglichst klein sind. In Zusinden, in denen die
Variablenwerte keine Rolle spielen, bleibt die Ableitung der inaktiven Variable be-
liebig. Dadurch sind nach einer Zeit-Transition allégtichen Werte dieser Variable
erreicht. Die syntaktische Deklaration einer Variable als CLOGKtfz. B. dazu,
dal’ der Modellierer die Ableitungen nicht definieren muf3, da dibseall gleich 1
sind. Damit wird aber die Variable in einem Zustand ggf. @tmneingesclrankt,
obwohl die Werte der Variable nicht interessieren.

Wertveranderung: Alle zu einen Zustand mit einer inaktiven Variablghtenden Zu-
standsiberginge setzen diese Variable auf einen festen Wert (z. B. 0), damit in die-
sem Zustand weniger unterschiedliche Belegungen der Variable ianggkeit der
Belegung der Variable im Voamgerzustand auftreten.

Auch diese Richtlinien &nnen durch statische Analyse und anschlielBender automatischer

Transformation eingehalten werden und zu Performanceverbesséhreg f
Melergebnisse.Zum Nachweis der Effizienzsteigerung der Technik werderdas

hybride Modell von Fischers Protokoll mit 5 Prozessen drei Varianten zur Behandlung
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Modell-Variante CLOCK | ANALOG | ANALOG mit Reset
Verifikationszeit 360 279 183
Speicherbedarf (MB) 94,1 87,2 77,2
Anzahl Iterationen bis Fixpunkt 29 27 27
Anzahl geschalteter diskreter Transitionen 6565 5805 5805
Anzahl Polyeder in der Erreichbarkeitsmenge 15496 12001 12001

Tabelle 4.1: Performanceverbesserung durch Sonderbehandlung inaktiver Variablen.

der Uhren untersucht. Die MelRergebnisse werden in Tgbelle 4.1 &bfgetih der ersten
Spalte der Tabelle wird zur Deklaration der Uhr der Datentyp 'CLOCK’ verwendet, was
bedeutet, dal’ in allen Z@stden die Ableitung dieser kontinuierlichen Variable auf den
Wert 1 festgelegt ist. Diese Festlegung erfolgt implizit durch die Deklaration als Uhr.

Bei der zweiten Variante des Modells wird der Datentyp der Uhr auf 'ANALOG’
verandert, wobei in den Zushden 'Assign’ und 'Wait’ die Ableitung im Modell expli-
zit auf den Wert 1 gesetzt wird. In den Zastlen 'Uncritical’ und 'Critical’, in denen der
Wert der Uhr keine Rolle spielt, wird die Ableitung nicht festgelegt, d. h. es sind alle Werte
fur die Ableitung dgjiltig (volle Menge) und nach der ersten Zeit-Transition beinhaltet die
dem Zustand zugeordnete Region alle Weiitedie Uhr (volle Menge). Dadurch bétigt
die Zeit-Transition nicht nur weniger Speicherplatz zur Respntation ihrer Matrix (Ve-
rifikationszeit in der Tabelle), sondern die Operation kann auch schneller absgeér-
den. AuBerdem werden Kombinationdir die Konfigurationen beim Eintritt in einen
solchen Zustand mit inaktiver Uhr durch die Zeit-Transition eliminiert, da diese immer
gleich eine volle Region dyglicher Variablenwerte berechnet (siehe Anzahl Polyeder in
der Erreichbarkeitsmenge in der Tabelle). Dies spiegelt sich in den Experimenten auch in
der kleineren Anzahl geschalteter diskreter Transitionen und Iterationen bis zum Erreichen
des Fixpunktes wieder.

In der dritten Variante des Modells wird ztglich der Wert der Uhren beitdbergang
in einen Zustand, in dem er keine Rolle spielt, auf einen festen Wert gesetzt. Dadurch
wird die Operation zur Berechnung der diskreten Nachfolger einfacher: Zur Speicherung
der dualen Repisentation der Wertvanderung einer diskreten Transition i§r feinen
Ausdruck der Formx’ = 5 weniger Speicherplatz erforderlich alg v’ = x. Damit sind
auch die Operationen bei der Nachfolgerberechnung weniger aufwendig und Rechenzeit
sowie Speicherbedarf reduzieren sich nochmals.

4.4 Zusammenfassung

Lange Zeit wurden Systeme als reine reaktive Systeme modelliert, d. h. von der
Zeitablangigkeit der Reaktionen wurde abstrahiert. Mit der &méing von Timed Au-
tomata und anderer Formalismen zur Zeit-Modellierung (z. B. SDL, Statecharts) wur-
de dazuibergegangen, die Zeitaspekte bei der Modellierung und der Verifikation zu
bericksichtigen. Dies machte die formalen Methodéndie Praxis interessanter (siehe

z. B. Protokoll-Engineering). Derathste Schritt besteht darin, noch weniger zu abstra-
hieren und auch die hybriden Aspekte der Systeme bei der Modellierung zu betrachten.
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Der Schwerpunkt dieses Kapitels liegt in der Realisierung einer Modellierungsnotati-
on, die den ersten Schritt zur Baltigung groRehybrider Systeme darstellt. Dazu wurde
der CTA-Formalismus um hybride Automaten erweitert. Weiterhin werden Techniken zur
Darstellung von Konfigurationsmengen und zur Verifikation hybrider Automaten beschrie-
ben, um die Re@isentation in das imathsten Kapitel behandelte Werkzeug integrieren zu
konnen. Damit wurde die Forderupp 4 auf Sgite 19l&rfdie Konzepte zur strukturierten
Modellierung auf hybride Systeme #bertragen. Es wird gezeigt, dal3 die Integration ei-
ner zugtzlichen Repisentation in das Verifikationsframework Rabbit problemloginch
ist.

Offenes Problem.Ansatze bzw. Ideen zur effizienten Analyse hybrider Automaten
bestehen noch nicht. Der Schwerpunkt der Untersuchungen liegt derzeit noch bei der Ve-
rifikation von Realzeit-Systemen. Auch in diesem Kapitel wurde kein neues Verfahren
fur die Verifikation hybrider Automaten eingéfrt, da der Zweck der Betrachtung hy-
brider Systeme in dieser Arbeit in der Validierung der Modellierungskonzepte und der
Uberpiifung der Integrationsiiglichkeiten des Frameworks liegt. Auf Verbesserungspo-
tential der hier verwendeten Régentation hybrider Automaten wird in Abschhitt5.4.1.5
hingewiesen.



Kapitel 5

Validierung:
Verifikationsframework Rabbit

Die in den Kapitelri R big]4 erarbeiteten theoretischen Konzepte werden einer praktischen
Validierung unterzogen. Dazu erfolgt eine Werkzeugimplementierung, in die alle ein-
gefuhrten Konzepte integriert werden. Dieses Werkzeug dient vor allem dazu, Erfahrun-
gen mit den in Kapitell |2 vorgeschlagenen Modellierungskonzepten zu sammeln und die
verbesserte Performance der in Kagilel 3 dargestellten Techniken zur effizienten Verifika-
tion nachzuweisen [BeyOlc]. Weiterhin wirtirfdieses Werkzeug eine Architektur nach
den Prinzipien eines Frameworks entworfen, um als Analyseplattfarnerschiedene
Modell-Repisentationen zu dienen. Dadurch wird éiich, die in Kapite] 4 vorgestell-

ten Datenstrukturen zur Reggentation von hybriden Automaten in das gleiche Werkzeug
einzubetten.

Dieses Kapitel beschreibt die Architektur des Werkzeugs, die Eingabespraghen f
Modellierung und Verifikation, sowie empirische Ergebnisse. Bei der Vorstellung der Ar-
chitektur soll ein Eindruck davon vermittelt werden, wie bei der Entwicklung der Software
vorgegangen wurde und wie die Rapentationen aus Kapifgl 3 und 4 implementiert und
integriert worden sind. Eifuberblickiiber die syntaktischen &lichkeiten undiber den
Umfang der Analyseoperationen folgt in den zwei Abschnitten zur Eingabesprache.

Im Abschnittiiber die empirischen Ergebnisse wird die Modellierung und Verifikation
von Realzeit- und hybriden Systemen an einigen Fallbeispielen aus der Literatur vorge-
stellt. Fir die Beispiele aus dem Bereich der hybriden Systeme werden die CTA-Modelle
und Analyseresultate beschrieben. Warhinaus wirdir die funf Beispiele aus dem Be-
reich der Realzeit-Modellierung jeweils ein Performance-Vergleich mit anderen bekannten
Werkzeugeniir denselben Anwendungsbereich durclidet.

5.1 Architektur

In diesem Abschnitt wird der Aufbau des Werkzeugs und das Zusammenspiel der Kompo-
nenten und Bibliotheken sowie die Funktionaitier wichtigsten Komponenten des Ge-
samtsystems vorgestellt: Scanner, Parser, Kontigltpg, Repasentationsschnittstelle,

141
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BDD-Repiasentation, DDM-Regsentation, Transformation des Modell-Syntaxbaumes
in eine der Reg@sentationen, repsentationsunalingiger Analyseinterpreter. Dabei
spiegelt sich der Framework-Gedanke in der Konzeption von Rabbit wider.

Die Werkzeugimplementierung Rabbit wurde in der Programmiersprache C++ erstellt.
Dabei wurde ifir den flexiblen Entwurf insbesondere von deididichkeiten einer objekt-
orientierten Programmiersprache Gebrauch gemacht. Das Gesamtsystem besteht aus den
folgenden Komponenten:

e Ein Compiler-Frontend, um die Modellbeschreibung in der textuellen Notation ein-
zulesen und eine Hierarchie von CTA-Modulen im Speicher zu erzeugen (abstrakter
Syntaxbaum).

¢ Je eine Resentationsbibliothek, welche die Datenstrukturen und Algorithmen be-
reitstellt, die fir die jeweilige symbolische Regsentation erforderlich sind. In der
derzeit verfigbaren Version von Rabbit werden Raépentationen mittels Binary De-
cision Diagrams und Double Description Method angeboten.

e Ein Interpreter iir die Verifikationsnotation, die verschiedene Analyseanweisungen
fur die Erreichbarkeits- und Verfeinerungsanalyse anbietet. Der Interpreter steuert
die Transformation deriif die Analyse beaitigten Modellteile in die erforderliche
Repisentation und delegiert die erforderlichen Verifikationsberechnungen an die
entsprechenden Resentationsbibliotheken.

Der Ablauf bei der Benutzung des Werkzeugs wird in Abbildung 5.1 auf densten
Seite dargestellt. i die Verifikationsaufgabe gibt es zwei Eingaben: eine Beschreibung
des Modells als CTA-Module und eine Spezifikation dekiberpiifenden Sicherheitsei-
genschaften als Analyseanweisungen. Vor der eigentlichen Andbespiift das Werk-
zeug, ob das Modell die Kontextbedingungen sowie die in Absdhnjtt 2.3 geforderten Be-
dingungen fir die Kompatibiliit von Modulen in der Modulstruktur ent.

Nachdem sichergestellt ist, daf’ der abstrakte Syntaxbaum ein konsistentes Systemmo-
dell darstellt, wird die Transformation in die génschte Reg@sentation vorgenommen.
Fur die Berechnungen werden entsprechend der semantischen Grundlagen Produktauto-
maten verwendet. Um diese zu erzeugen, wird die hierarchische Struktur kommunizie-
render Module transformiert in eine flache Menge von Automaten ('flat model’), deren
Semantik durch das Transitionssysteinden Produktautomaten gegeben ist. Diese Men-
ge von Automaten beinhaltet keindilBgkeitsbereiche, spezielle Datentypem Varia-
blen, Zugriffstypen iir Variablen und Signale und Abstraktionsebenen mehr. Die durch
zusatzliche notationellen Elemente gegebenen Eigenschaften wurden in der weiter oben
erwahnten Konsisteriberpiifung berdtigt und sind auf der Ebene der Transitionssyste-
me nicht mehr erforderlich. Nach diesem Schritt kann der abstrakte Syntaxbauir der f
die Verifikation betigten Modellteile in die Re@sentatioruiberiihrt werden.
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Abbildung 5.1: CTA-Analysewerkzeug.

143



144 KAPITEL 5. VALIDIERUNG: VERIFIKATIONSFRAMEWORK RABBIT

Die Repasentation wird zur Laufzeit festgelegt, entweder explizit mittels Analyse-
anweisungen oder durch eine Analyse der im Modell enthaltenen Automaten, d. h. es
wird die fur das Modell am besten geeignete Resentation ausgewlt. Mit dieser Re-
prasentation &nnen alle zur Analyse erforderlichen Berechnungen durcimgetverden.

Der Analyseinterpreterihrt die einzelnen Analyseaufgaben nacheinander in der vorge-
gebenen Reihenfolge aus, indem er entsprechend deas&pation (durch Polymorphie)
die jeweils passenden Algorithmen aufruft.

5.1.1 Architekturentscheidungen und Entwurfsprinzipien

In diesem Abschnitt werden einige dérr fdie Entwicklungsarbeiten wichtigen Entschei-
dungen bedindet. Insgesamt haben sich die einzelnen Entscheidungen und Prinzipien als
sinnvoll erwiesen, da die Werkzeugimplementierurighvend der gesamten Projektlauf-
zeit von vier Jahren immer eine stabile Entwicklungsbasis darstellte und Weiterentwick-
lungen aufgrund der flexiblen Architektur problemlo$giich waren. Dieses Entwick-
lungsprojektes umfaldt Arbeitsergebnisse der folgenden Qatriit8 Klassen, 167 Da-
teien Source-Code C++ (31.852 Zeilen) und 382 Dateien mit CTA-Beispielmodellen als
Testbasis (178.402 Zeilen).

Werkzeuge und Bibliotheken. Um die Portierbarkeitdes Systems auf verschiedene
Plattformen zu ge@hrleisten, wurde zu Beginn des Projektes entschiedergié Ent-
wicklungsarbeiten die objektorientierte Programmiersprache C++ [Str98] und ausschliel3-
lich die in der GNU-Distribution veiigbaren Compiler [Sta95b] und Bibliotheken so-
wie zusatzlichen Programme zu verwenden. Wegen Kompatiltsigroblemen der Pro-
grammierumgebungen von Borland und Microsoft wurden diese nicht verwendet, son-
dern auf die herlammlichen Programmierwerkzeuge Make [SM95], Emacs [Sta95a],
etc. zuiickgegriffen.

Bei der Entwicklung desCompiler-Frontendsvurde mit den GNU-Versionen der
Compiler-Werkzeuge Lex und Yacc gearbeiteiir Bie Generierung des Scanners wurde
Flex [Pax95] undiir die Generierung des Parsers Bison [DS95] eingesdiraligemeine
Datenstrukturen und Algorithmen wie Strings, Vektoren, etc. wurde am Anfang des Pro-
jekts mit der Standard-C++-Bibliothek [Led92] gearbeitet. Als jedoch im Jahr 1998 die
Standard Template Librarf5L95] in ausgereiftem und stabilem Zustand vorlag, wurden
samtliche Benutzungen auf die neue Bibliothiddertragen.

Entwurfsmuster. Um beim Entwurf des objektorientierten Klassensysteiinsop-
timale Flexibilitat und Wartbarkeit zu sorgen, wurdauifig auf die in den Entwurfsmu-
stern [GHJV93| GHJVS4] verankerten Erfahrungenimlgegriffen. So wurde bei den
Klassen des Syntaxbaumes (Modell und Analyseanweisungen) in mehrfacher Hinsicht das
MusterCompositeeingesetzt, sowohl bei der Konstruktion der Reggntation und bei der
Ausgabe des Modells, als auch beim Abarbeiten aller Analyseanweisungen. Bei der Wie-
derverwendung von bestehenden Klassen wurde jeweilsAglapterKlasse zwischen-
gelegt, um eine Anpassung zu digtichen (Klassen-Adapter: String, Vector, Object;
Objekt-Adapter: BDD). br den flexiblen Umgang mit verschiedenen Resgntationen
wurde die Basis-ldee einébstract Factorywerwendet: dem Analyseinterpreter ist nicht
bekannt, auf welcher konkreten Rapentation die Analysen zur Laufzeit &thblich ab-
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laufen. Das Erzeugen der DDM- bzw. BDD-Rapentation wird vorBuilder-Klassen
vorgenommen. Im abstrakten Syntaxbaum wird oft das MusteBddge angewendet,
wenn fr eine Regel in der Grammatik mehrere 'echte’ (niehAlternativen beim Er-
setzen des Metasymbols in Frage kommen. Damit wirer eine abstrakte Schnittstelle
Polymorphie erraglicht.

Eigenentwicklung versus Verwendung fremder SoftwareBei der Planung der Ent-
wicklungsarbeiteniir die Repasentationen stellte sich zachst die Frage, ob zur Redu-
zierung des Programmieraufwands Teile aus bestehenden Softwarepaketen anderer For-
schungsgruppen verwendet werdémkten, da bei dem Entwicklungsprojekt die Perso-
nalressourcen auf einen wissenschaftlichen Mitarbeiter und Studentendrédalaaren.
Um alle Ziele erreichen zudanen, kommt eine Nutzung von Fremdwerkzeugen nicht in
Frage, und zwar aus den folgendenu@aen:

e Fur die Arbeit mit Polyedern liegen nur prototypische, in der Programmiersprache
C geschriebene, Implementierungen vor, z. B. die von HyTech genutzte. Es ist un-
klar, in welchem Mal3e die Quadit dieser Implementierungen sichergestellt ist. Der
Quellcode der Software liegt zwar meistens vor, ist aber mangels Dokumentation
der Schnittstellen nicht wiederverwendbar. Es erweist sich als schwierig, aus einer
solchen Implementierung die Résentation vom Rest des Programmes (Compiler-
Frontend, Analyseinterpreter) zu trennen. Auch um eine einheitliche Architektur
verwirklichen zu lbnnen, ist es vorteilhaft, die entscheidenden Komponenten selbst
zu entwickeln.

¢ Die Eigenentwicklung der Bibliothekerf die Datenstrukturen und Algorithmen
ermdglicht einenUberblick iiber die Funktionsweise und eine Einsicht in die tech-
nischen Details der Bibliothek. Dabei kommt es zu einem tieferen Medsis des
Verhaltens der Algorithmen. Der Entwickler bekommt bereits bei der Programmie-
rung Hinweise zur Performanceverbesserung.

e Fur die Arbeit mit BDDs stehen mehrere qualitativ hochwertige Softwarepake-
te zur Verfigung. Bei einer Eigenimplementierung kann jedochatiger Over-
head einer solchen Bibliothek mit dem Zweck der Allgemeinverwendbarkeit ver-
mieden werden. In den vérgbaren Bibliotheken sind bestimmte erweiterte Techni-
ken zur Performanceverbesserung integriert. Soll bei einer Performanceanalyse die
Wirkungsweise einer bestimmten in dieser Arbeit behandelten Technik untersucht
werden, niilssen diese Techniken ausgeschaltet werdemdn, damit es nicht zur
Uberlagerung von verschiedenen Parametern kommt, die die Performance beein-
flussen.

e Durch das Vertrautsein mit der benutzten eigenen, kleinen BDD-Bibliothek ist es
moglich, in die Details der Bibliothek eingreifende ¥mderungen vorzunehmen,
z. B. um ein besseres Veasidnis des Verhaltens von BDDs bei bestimmten Ope-
rationen zu erlangen oder den Einflul3 einiger Performanceparameter zu beobachten
(Monitoring).
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e Durch die strikte Trennung der Régzentation der Konfigurationsmengen und Tran-
sitionssysteme von den anderen Komponenten des Werkzeugs wird die Integration
weiterer Repaisentationen eraglicht und das Werkzeug kann in Folgeprojekten als
Analyseframeworkiir automatenbasierte Modelle fungieren; somit wird auch eine
vergleichende Untersuchung verschiedener Bsgrtationen eraglicht.

5.1.2 Repiasentation von Konfigurationsmengen und Transitionssy-
stemen

In Abschnit{2.] wurde bereits auf verschiedene Darstellungsformen der Beschreibung von
Belegungsmengen hingewiesen. Im Zusammenhang mit dem Analyseframework sind ins-
besondere drei Re@gsentationen von Interessér tlie auf den folgenden Seiten Entwurf

und Implementierung vorgestellt werden:

Variablenbedingung: Dieselogischen Padikate in allgemeiner Forjedoch ohne die
Operatoren Existenz- und Allquantor, treten bei der syntaktischen Definition von
Belegungsmengeruf Invarianten, Ableitungen, ¥Athter und Wertvé@nderungen
auf. Durch das Compiler-Frontend werden diese Variablenbedingungen eingele-
sen und im abstrakten Syntaxbaum wiedergegeben. Mit dieser Darstetinngrk
jedoch keine effizienten Berechnungen durciipef werden, deshalb werden die
folgenden beiden Reg@sentationen von den Verifikationsalgorithmen benutzt.

Menge von Matrizen: Eine Belegungsmenge, die durch eVaiablenbedingung in dis-
junktiver Normalform (DNFpegeben istdf3t sich durch eine Menge von Matrizen
reprasentieren, indem jede Konjunktion durch eine Matrix dargestellt wird.

Menge von BDD-Knoten: Eine Variablenbedingung in If-Then-Else-Normalform (ITE)
beschreibt eine Menge von Belegungen als Shannon-Entwicklung. Die Datenstruk-
tur zur Speicherung einer solchen ITE-Formel ist das Binary Decision Diagram, und
die Shannon-Entwicklung einer Variable entspricht einem BDD-Knoten [Bry92].

Benotigte Datenstrukturen. Um die Erreichbarkeit von Konfigurationeérperpiifen
zu kbnnen, werden im wesentlichen zwei Datenstrukturentobgih eine zur Re-
prasentation von Transitionssystemen (in der Implementierung 'reprAutomaton’ genannt)
und eine zur Repisentation von Konfigurationsmengen (in der Implementierung 're-
prConfig’ genannt). Entsprechend Abbildung]|4.9 auf 129 sind die folgenden ele-
mentaren Operationeiirf die Erreichbarkeitsanalyse zu untétgen:
Transitionssystem:

¢ Nachfolgerberechnung: Fur eine gegebene Menge von Konfigurationen wird von
dieser Operation eine Menge von Folgekonfigurationen berechnet. Es gibt zwei ver-
schiedene solcher Operationen: eine berechnet die Menge aller von der gegebenen
Menge aus erreichbaren Konfigurationen, d. h. es wird eine Fixpunktiteration durch-
gefuhrt; die andere Operation berechnet die Menge der in einer gegebenen Anzahl
von Schritten erreichbaren Konfigurationen, z. B. ein Schiitdie direkten Nach-
folger.
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e Test auf Erreichbarkeit: Fur zwei gegebene Mengen von Konfigurationen (Start-
konfigurationen und Zielkonfigurationen) berechnet diese Operation, ob ausgehend
von der Menge der Startkonfigurationen durch Nachfolgerbildung eine Konfigurati-
on aus der Menge der Zielkonfigurationen erreichbar ist. Bei dieser Operation muf3
nicht unbedingt die gesamte Menge erreichbarer Konfigurationen durchmustert wer-
den, denn sobald eine Zielkonfiguration erreicht worden ist, steht das Ergebnis der
Operation fest. Weiterhin ist es nicht erforderlich, die gesamte Menge der erreich-
baren Konfigurationen im Speicher zu halten, da sie von der Operation nicht als
Ergebnis zuickgegeben werden muf3. Damit sind die Voraussetzurigedid so-
genannte On-the-fly-Analyse étft (siehe Abschnitft 3.5]4).

Konfigurationsmenge:

e \ereinigung: Fur zwei gegebene Mengen von Konfigurationen wird die Menge
berechnet, die alle Konfigurationen eélttydie in der einen oder der anderen gege-
benen Menge enthalten sind.

e Durchschnitt: Fur zwei gegebene Mengen von Konfigurationen wird die Menge
berechnet, die alle Konfigurationen edlth die in beiden gegebenen Mengen ent-
halten sind.

¢ Differenzbildung: Durch diese Operation wird die Menge der Konfigurationen
berechnet, die in der ersten, nicht jedoch in der zweiten gegebenen Menge enthalten
sind.

e Komplementbildung: Fir eine gegebene Menge von Konfigurationen wird die
Menge aller Konfigurationen berechnet, die nicht in der gegebenen Menge enthalten
sind.

e Existenzquantifizierung: Fur eine Variable und eine Menge von Konfigurationen
(hier speziell als Menge von Variablenbelegungen zu interpretieren) wird diejenige
Menge berechnet, bei der die gegebene Variable durch das Anwenden des Existenz-
quantors eliminiert worden ist.

e Test auf Teilmengenbeziehung: Flr zwei gegebene Mengen von Konfigurationen
wird Uberpiift, ob alle in der zweiten Menge enthaltenen Konfigurationen auch in
der ersten gegebenen Menge enthalten sind.

e Test auf Leerheit: Diese Operationuberpiift, ob es sich bei einer gegebenen
Menge von Konfigurationen um die leere Menge handelt.

Entwurf. Im folgenden wird ein Eindruck vom objektorientierten Grob-Entwurf ver-
mittelt. Der AnalyseinterpreteaB3t sich vom Modelltransformator (Résentationen-
KonstrukteurctaAutomaton) entsprechend seiner Erfordernisse eine Regmtation kon-
struieren. Diese Repsentation stelltéamtliche Operationen des Transitionssysteins f
die Erreichbarkeitsanalyse (siehe auch Schnittstellesf@Automaton) und fir das Rech-
nen mit Konfigurationsmengen (siehe auch Schnittsteller@prConfig) zur Verfugung.
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reprConfig reprAutomaton

A

+unite(in p : reprConfig) +mkReachable(in start : reprConfig) : reprConfig

+intersect(in p : reprConfig) +isReachable(in start : bddConfig, in ziel : reprConfig) : Boolesch
+substract(in p : reprConfig)

+exists(in var : char)

+isSubset(in p : reprConfig) : Boolesch
+isEmpty() : Boolesch

Builder

ddmConfig | | bddConfig | bddA ddmA
4 + ctaAutomaton
Builder

+mkDdmAutomaton() : ddmAutomaton
+mkBddAutomaton() : bddAutomaton

Abbildung 5.2: Designiir die Abstraktion von der konkreten R@&gentation.

Das TransitionssystemeprAutomaton), mit dem der Analyseinterpreter umgeht, ist
entsprechend Abbildurjg 5.2 entweder e#dAutomaton (falls der Analyseinterpreter ei-
ne BDD-Repasentation ge@ahlt hat) oder eilldmAutomaton (falls der Analyseinterpreter
eine DDM-Repéasentation ge@hlt hat). Da das Transitionssystem durch den Produkt-
automaten definiert wird, wird hier der Name "Automatoiit die Transitionssysteme
verwendet.

Analog zu den Regisentationsautomaten gibt es eine solche StrukiuKénfigu-
rationsmengen, d. h. eine SchnittstellendefinitieprConfig wird durch die Unterklas-
senbddConfig und ddmConfig implementiert. Durch die beiden Oberklasséndie Re-
prasentationsschnittstellen wurde der Analyseinterpreter von der verwendeten Datenstruk-
tur entkoppelt, d. h. dem Analyseinterpreter ist nicht bekannt, welche Datenstruktur ver-
wendet wird; die konkreten Operationen werden durch polymorphe Aufrufe agbfiew

Fur alle wichtigen syntaktischen Elemente eines Automaten gibt es eine entsprechen-
de Klasse nach dem Muster veraAutomaton (siehe Abbildund 513). Diese Klassen
stellen einerseits die Konstruktérfden abstrakten Syntaxbaum zur Vegting (entspre-
chend dem Composite-Muster) und dienen andererseits als Konstrukigulee fRe-
prasentation (entsprechend dem Builder-Muster). Jede Syntaxbaum-Klasa# &mth
jede Repasentation eine Methode, um die dem syntaktischen Konstrukt entsprechende
semantische Reg@sentation zu erzeugen. Die rekursive Hierarchie des Syntaxbaumes und
die dynamische Auswahl der aguaten Transformations-Methode werden durch Instanzi-
ierung des Composite-Musteli@ fdie KlassertaRestriction undctaExpression mit ihren
Unterklassen realisiert.

Integration einer weiteren Reprasentation. Das Analyseframework kann um eine
neue Datenstruktur zur Reégmentation erweitert werden, indem entsprechende Unterklas-
sen vorreprAutomaton undreprConfig abgeleitet werden. Die Syntaxbaum-Klassen wer-
den um die zur Konstruktion der semantischen Repntation notwendigen Erzeugungs-
methoden er@nzt, und es werden entsprecheddelerungen des Modelltransformators
zur Auswahl der neuen Regsentation vorgenommen.
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Invariant ctaState ctaAutomaton
<&
| 1.n
Derivation

&
— +mkDdmState() : ddmState +mkDdmAutomaton() : ddmAutomaton
ctaRestriction +mkBddState() : bddState +mkBddAutomaton() : bddAutomaton

+mkDdmAutomaton() : ddmAutomaton
+mkBddAutomaton() : bddAutomaton 0..n

Assign ctaTransition
2 @

Guard | kDdmTransition() : ddmTransition
+mkBddTransition() : bddTransition

| ctaRestAnd || ctaRestOr || ctaRestNot || ctaRestRel | |claRestTrue | |claRestIdentity| |ctaReleaIse |

2

ctaExpression

+mkDdmExpression() : ddmExpression
+mkBddExpression() : bddExpression

ctaExprPlus | I-Q{claExprNegation | |claExprConst| | ctaExprVar |

Abbildung 5.3: Klassendiagramrifden CTA-Syntaxbaum.

5.1.3 DDM-Bibliothek

Dieser Abschnitt erldrt die Implementierung der Bibliothekif die DDM-basierte
Modell-Repasentation und Verifikation (siehe au¢h [BROOb, BR0Oa]). Bei der in die-
sem Abschnitt beschriebenen Rapentationsform handelt es sich um eine Datenstruktur
zur symbolischen Darstellung des kontinuierlichen Zustandsraumes. Dazu wird die in
Abschnitt[4.3.R beschriebene Matrix-basierte Datenstruktur angewendet. Die diskreten
Zustinde der Automaten werden explizit rapentiert. Daraus ergibt sich die wesentli-
che Schwachstelle aller Matrix-basierten Datenstrukturen: mit der Anzahl deindeast

des Produktautomatenaehst auch die Anzahl der im Speicher vorhandenen Matrizen
exponentiell in AbRngigkeit von der Anzahl der Automaten im Modell (Zustandsraum-
explosion).

Reprasentation der Konfigurationsmengen. Die zentrale Datenstruktur in der
DDM-Repiasentation ist das doppelt régentierte Polyeder. Eine aus einer Menge von
Vektoren bestehende MatriddmMatrix) dient sowohl derildmConstraints als auch den
ddmRays als Grundlage (siehe Abbildufig b.4). Diese beiden Matrizerasgmtieren das
Polyeder einmal durch ein Ungleichungssystem und einmal durch ein Erzeugendensystem
(vgl. Abschnit{4.3.2). Zum Vervollgindigen der Datenstruktur zur Darstellung beliebiger
Ungleichungssysteme werden zwei atriche Dimensionen eingétfirt, die zum "eXten-
ded Polyhedron”ddmXPoly) fuhren: eine Dimensioriif die Information, ob es sich um
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0.n
ddmVector

ddmRays -

<

ddmPoly

Guarded
Assignment
Invariant
Derivation

ddmRegion

ddmConfig

Abbildung 5.4: Klassendiagramrirfdie DDM-Rep#ésentation.

eine strikte oder nicht-strikte Ungleichung handelt, und eine weitere Dimenicatief
Konstanten auf der rechten Seite der Ungleichungen.

Da durch ein Polyeder nur konvexe Mengen dargestellt werdendn, wird durch die
Sammlung von Polyedern atkimRegion eine Datenstrukturifr die Regionen geschaf-
fen. Zur Repésentation einer Konfigurationsmenge dient schlielfwhConfig, wobei
jeweils Paare (Zustand, Region) abgespeichert werden. Es wird die STL-Datenstruktur
"Abbildung” (map) benutzt, um jedem Zustand eiddmRegion zuzuordnen. Das Ver-
wenden einemap ist notwendig, um keinen Speicherplaiz Zustinde mit leerer Region
zu verschwenden (bei der Benutzung eines Arrays) und um einen effizienten Zugriff auf
die einem Zustand zugeordnete Region zu@ateisten.

Reprasentation des Transitionssystems.Bei der DDM-Repésentation wird das
Transitionssystem durch den Produktautomatenassptiert, d. h. sowohl die Zuéstde
als auch die Zustandberginge werden explizit repsentiert. Dadurch besteht edd-
mAutomaton aus einer Menge von Zustden ¢dmState) und einer Menge von Zu-
stand#ibergaingen ¢dmTransition), die wiederum RegionenldmRegion) fur Invarianten
und Ableitungen sowielfr Wachter und Wertvénderungen (letztere kombiniert zu einer
Region).

5.1.4 BDD-Bibliothek

Die Repasentation der Konfigurationsmengen und der Transitionsrelation mittels Binary
Decision Diagrams ist vielversprechend, weil sie die in der Fordgrling 2 auf Sgite 14 ge-
nannten drei Kriterien eifflt. Durch diese Eigenschaften der BDD-Ragpentation kann
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der Zustandsraum oft stark komprimiert werden. Die auf einer BDD-Datenstruktur basie-
rende Version des Werkzeugs Rabbit wurde in [Bey01c] vorgestellt.

Reprasentation der Konfigurationsmengen und des TransitionssystemsSowohl
die Konfigurationsmengen als auch die Transitionsrelation des Transitionssystems werden
mittels BDDs direkt dargestellt. Bei der Transitionsrelation ist zu beachten, dal3 diese aus
Effizienzginden nicht monolithisch, sondern als implizite Vereinigungaesentiert wird.
Die einzelnen Transitionen werden in je einem BDD gespeichert und bei der Berechnung
der Nachfolger nacheinander angewendet. Details wurden bereits im Abgchnijtt 3.2.6 aus-
gefuhrt.

reprConfig

/\

0..n
bddConfig bddBdd

Abbildung 5.5: Klassendiagramriifdie BDD-Repasentation.

Wie in Abbildund5.5 @ir die Konfigurationsreg@sentation angedeutet wurde die BDD-
Bibliothek analog zur DDM-Bibliothek in das Analyseframework eingebettet. Von der
KlassereprConfig wurde eine KlasséddConfig abgeleitet, die im wesentlichen einen
BDD der KlassebddBDD aggregiert. Zuitzlich werden Informationenif die Variablen-
verwaltung gefihrt (Symboltabelle). Die KlasseddConfig implementiert alle éir das
Rechnen mit Konfigurationsmengen erforderlichen und von der BDD&8eptation un-
terstitzten Operationen, auf die im folgenden separat eingegangen wiirddals Tran-
sitionssystem wird von der KlasseprAutomaton eine KlassehddAutomaton abgeleitet,
wobei die Algorithmeniir die Erreichbarkeitsanalyse entsprechend der Datenstruktur im-
plementiert werden. In Abschnitt 3.2.4 wurden die Operationen des BDD-Pakeiteet]

Entsprechend defamgigen Definition von Alur wurde im Abschriitt 2.2.2 auf von meh-
reren Automaten gemeinsam benutzte Uhren verzichtet iindié Zustand$berginge
nur das Ricksetzen erlaubt. In der Werkzeugimplementierung wurden diese beiden Ein-
schéankungen aufgehoben. Die Zustaaggivalenz der ganzzahligen Semantik bei der
Erreichbarkeitsanalyse bleibt davon urildet. Ein Beweis dieser Behauptungisee fr
jede gemeinsam benutzte Uhr einen&abchen Automaten eitihren, dem diese Uhr
zugeordnet ist. Die Kommunikation mit den Automaten, die umsglich auf die gemein-
same Uhr zugegriffen habeniwdetber Synchronisationsmarken abgewickelt werden.

5.2 Modellierungssprache

Um eineUbersicht zu den Modellierungsiglichkeiten zu geben, wird die Notatiotirf
die Systembeschreibung kurz vorgestellt. Die syntaktischen Konstrokieek grob in
die folgenden Kategorien unterteilt werden:

Elemente zur Strukturbeschreibung: Ein wesentlicher Vorzug des CTA-Formalismus
ist die Moglichkeit zur modularen Strukturierung des Modells. Einzelne Kompo-
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nenten des System-Modells werden in Module eingekapselt dnddniiber einen
Schablonen-/Instanziierungsmechanismus in einer kompositionellen Hierarchie an-
geordnet werden. Diese Mechanismen, die zur Unitemshg des Modellierungs-
prozesses eing@lirt wurden, sind gleichzeitigif die Verifikation von grof3em Nut-

zen.

Elemente zur Verhaltensbeschreibung:Das Verhalten des Systems wird innerhalb ei-
nes Moduls durch (hybride) Automaten definiert. Ein Automat besteht dabei aus
Kontrollzustinden, Zustanddbergangen und einer Initialisierung der Variablen.

Syntaktischer Zucker: Neben deniir die Verifikation notwendigen syntaktischen Ele-
menten existieren Konstrukte, die dem Modellierer bei ein@gliohst fehlerfreien
Modellerstellung helfen sollen. Durch fest definiertéltigkeitsbereiche der Be-
zeichner werden das versehentliche Mehrfachbenutzen eines Bezeichners oder un-
zulassige Zugriffe vermieden. Durch die Deklaration eines Bezeichners entspre-
chend den vorgegebenen Daten- und Zugriffstypen wird ebenfalls eine nicht vorge-
sehene Verwendung unterbunden.

5.2.1 Module

Ein Modul (SchlisselwortMODULE) enthalt vier syntaktische Komponenten: die Dekla-
ration der Variablen und Signale, die Definition der Initialkonfigurationen, eine Menge
von Modul-Instanziierungen und die Definition des Automaten. Das in Abs¢hnit] 4.1.7
vorgestellte Beispiel-System der Bahnschranke wird hier aufgegriffen und in mehreren
Abbildungen in der textuellen Regsentation dargestellt, um einige syntaktische Kon-
strukte darzustellen.

MODULE RailRoadCrossing {
LOCAL

1

2

3 app : SYNC;

4 exit : SYNC;

5 lower: SYNC;

6 raise: SYNC;

7 INST Process_Train FROM Train WITH {
8 app AS app;

9 exit AS exit;

10 }

11 INST Process_Gate FROM Gate WITH {
12 lower AS lower;

13 raise AS raise;

14 }

15 INST Process_Controller FROM Controller WITH {
16 app AS app;

17 exit AS exit;

18 lower AS lower;

19 raise AS raise;

Abbildung 5.6: CTA-Modul @ir das Gesamt-Modell des Bdlirergangs.

Eines der in der Systembeschreibung definierten Module ist ein sogenanntes 'Top-
Modul’, welches das gesamte System Bsmntiert und Instanziierungen anderer Module
beinhaltet. Im Top-Modul des BeispielR4ilRoadCrossing in Abbildung[5.6) wurden
alle Variablen ald.OCAL deklariert, da es sich um ein geschlossenes System handelt.
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1 MODULE Train {

2 OUTPUT

3 app: SYNC;

4 exit: SYNC;

5 LOCAL

6 X: ANALOG; /I Distance of train.

7 INITIAL

8 STATE(Train) = Far AND x >= 1000;

9 AUTOMATON Train {

10 STATE Far { INV x >= 1000;

11 DERIV  DER(X) >= -50 AND DER(x) <= -40;
12 TRANS { GUARD x = 1000;

13 SYNC lapp;

14 GOTO Near; }

15 }

16 STATE Near { INV X >= 0;

17 DERIV DER(X) >= -50 AND DER(x) <= -30;
18 TRANS { GUARD x = 0;

19 GOTO  Past; }

20 }

21

22 STATE Past { INV x <= 100;

23 DERIV DER(x) >= 30 AND DER(x) <= 50;
24 TRANS { GUARD x = 100;

25 SYNC lexit;

26 DO X' = 1000;

27 GOTO Far; }

28 }

29 }

Abbildung 5.7: CTA-Modul @ir das Zug-Modell.

(Offene Systeme haben mindestens eine Variable oder ein Signal vom ZugriNstyp,
OUTPUT oderMULTREST.) Dieses Modul ifir das Gesamtsystem besteht aus dem Zug-
Modell (Abbildung[5.T), der Schranke (Abbildupg .8 auf déchsten Seite) und der
Steuerung (Abbildung 5.9 auf Sejte 155).

5.2.2 Schnittstellen

Die Modellierungsnotation des CTA-Formalismus beinhaltet zwei orthogonale Klassifika-
tionstypen @ir Bezeichner der Variablen und Signale. Zahst werden die vier verschie-
denen Zugriffsmodi erfrt:

e LOCAL: Lokale Variablen oder Signale sind auf3erhalb des Moduls, in dem sie
deklariert wurden, nicht sichtbar. Sie werden innerhalb eines Moduls zur Kommu-
nikation zwischen dem Automaten und den enthaltenen Untermodulen genutzt.

¢ INPUT: Eingabe-Variablen oder -Signalérien innerhalb des Moduls nicht einge-
schiankt werden. Damit istifr Signale gemeint, dal’3 das Modul (bzw. ein im Modul
enthaltener Automat) in jeder Konfiguration in der Lage sein muf3, auf ein solches
Signal zu reagieren.

e OUTPUT: Ausgabe-Variablen oder -Signalé@réen nur in dem Modul, in dem sie
deklariert wurden, eingesdmkt werden, d. h. in der Umgebung des Moduls darf
nur lesend zugegriffen werden. Damit igt Signale gemeint, daf3 die Entscheidung,
wann die Marke auftritt, einzig und allein innerhalb dieses Moduls getroffen wird.



154 KAPITEL 5. VALIDIERUNG: VERIFIKATIONSFRAMEWORK RABBIT

1 MODULE Gate {

2 LOCAL

3 g: ANALOG; /I Degree of gate.
4 INPUT

5 lower: SYNC; // Lower gate.

6 raise: SYNC; /I Raise gate.

7

INITIAL
STATE(Gate) = Open AND g = 90;

9 AUTOMATON Gate {
10 STATE Open { INV g = 90;
11 DERIV ~ DER(g) = O0;
12 TRANS { SYNC ?raise;
13 GOTO Open; }
14 TRANS { SYNC ?lower;
15 GOTO Down; }
16 }
17 STATE Up { INV g <= 90;
18 DERIV ~ DER(g) = 9;
19 TRANS { SYNC ?raise;
20 GOTO Up; }
21 TRANS { SYNC ?lower;
22 GOTO Down; }
23 TRANS { GUARD ¢ = 90;
24 GOTO Open; }
25 }
26 STATE Down { INV g >= 0
27 DERIV = DER(g) = -9;
28 TRANS { GUARD g= 0; GOTO Closed; }
29 TRANS { SYNC ?raise;
30 GOTO Up; }
31 TRANS { SYNC ?lower;
32 GOTO Down; }
33 }
34 STATE Closed { INV g = 0;
35 DERIV ~ DER(g) = O;
36 TRANS { SYNC ?raise;
37 GOTO Up; }
38 TRANS { SYNC ?lower;
39 GOTO Closed; }
40 }
41 }
42 }

Abbildung 5.8: CTA-Modul @ir das Schrankenmodell.

e MULTREST: Mehrfach einsctéankbare Variablen und Signaléirden sowohl in-
nerhalb des Moduls als auch auf3erhalb des Moduls eingeddhwerden ghnlich
den normalen globalen Variablen).

Die Steuerung in Abbildurg 5.9 auf desichsten Seite hat zum Beispiel zwei Eingabe-
Signale, um mit dem Zug-Modell zu kommunizieren. Diesgssen al$NPUT deklariert
werden, weil die Steuerung gezwungen sein soll, auf die Signale vom Zug zu reagieren.
Damit muf3 ein in der Steuerung enthaltener Automat jederzeit in der Lage sein, mit diesen
Signalen zu synchronisieren.tiFdie Kommunikation mit der Schranke existieren zwei
Ausgabe-Signale, die das Verhalten der Schranke steuern. DiessemalOUTPUT
deklariert sein, um das Reagieren der Umgebung (in diesem Fall nur die Schranke) auf
diese Signale sicherzustellen. Die Whwird zum Messen der Reaktionszeit der Steuerung
berdtigt, da diese innerhalb einer bestimmten Toleranzgrenze liegen muf3.

Sind in einem Automaten nicht alle notwendigen Zustébesgnge fir die Reaktion
auf ein Eingabe-Signal modelliert worderiigt das Werkzeug die fehlendétbergange
hinzu, jedoch ifihren diese in einen speziellen FehlerzusttRUT_ERROR. Wurde ein
solcher Zustand generiert, kann per Erreichbarkeitsandilgeepiift werden, ob dieser
Zustand erreichbar ist. Die Erreichbarkeit dieses Zustands deutet auf einen Modellierungs-
fehler hin — es wurde eine Situation modelliert, in der ein Eingabe-Signal einge&thr
wird, was zu einem Deadlockiiren kann und deshalb vermieden werden mulf3.



5.2. MODELLIERUNGSSPRACHE 155

1 MODULE Controller {

2 LOCAL

3 t. CLOCK; /I Timer.

4 INPUT

5 app: SYNC;

6 exit: SYNC;

7 OUTPUT

8 lower: SYNC; /I Lower gate.

9 raise: SYNC; // Raise gate.

10 INITIAL

11 STATE(Controller) = Idle;

12 AUTOMATON Controller {

13 STATE Idle { TRANS { SYNC ?app;

14 DO t =0;

15 GOTO TolLower;}

16 TRANS { SYNC ?exit;

17 DO t =0;

18 GOTO ToRaise;}

19 }

20 STATE TolLower { INV t <= 5;

21 TRANS { SYNC ?app;

22 GOTO TolLower; }
23 TRANS { SYNC !lower;

24 GOTO Idle; }

25 TRANS { SYNC ?exit;

26 DO t =0;

27 GOTO ToRaise; }
28 }

29 STATE ToRaise { INV t <= 5;

30 TRANS { SYNC ?exit;

31 GOTO ToRaise; }
32 TRANS { SYNC lraise;

33 GOTO |Idle; }

34 TRANS { SYNC ?app;

35 DO t =0;

36 GOTO TolLower; }
37 }

38 }

39}

Abbildung 5.9: CTA-Modul @ir das Steuerungsmodell.

Weiterhin werden iinf verschiedene (Daten-) Typen der Bezeichner unterschieden
(vgl. HyTech [HHWT95b]):

CONST: Ein Bezeichner, dem ein fester Wert zugeordnet ist. Dies hat die gleiche Wir-
kung wie eine Variable, deren Ableitung immer O ist und die &lle Module
Eingabe-Variable ist.

DISCRETE: Eine diskrete Variable dient dem Speichern eines Wertes. Die Ableitung
einer diskreten Variable hat immer den Wert O.

CLOCK: Eine Uhr ist eine kontinuierliche Variable mit der festen Ableitung 1.

STOPWATCH: Eine Stoppuhr kann im Gegensatz zur Uhr auch angehalten werden; des-
halb hat die Ableitung immer den Wert O oder den Wert 1.

ANALOG: Bei einer analogen Variable unterliegt die Ableitungsfestlegung keinerlei
Einschéankung. Die Ableitung kann durch ein beliebiges linearégiRat definiert
werden.

SYNC: Ein Signal (bzw. Synchronisationsmarke) dient der Synchronisation der Automa-
ten durch Parallelschaltung von Zustainlosrgangen.

Im betrachteten Beispiel besitzt das Steuerungsmodell desiiBalgangs eine Uhr
als kontinuierliche Variable und vier Signale zur Synchronisation.
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5.2.3 Instanziierungen

Um ein Modell ir das Gesamtsystem zu definieren, alttdas ModulRailRoadCros-

sing drei Instanziierungen anderer Module (S@delwortINST). Jede Schnittstellenva-
riable und jedes Schnittstellensignal eines Schablonenmoduls wird mit einer der Variablen
oder einem der Signale des enthaltenden Moduls identifiZi&t (okale Variablen oder
Signale lbnnen nicht mit Variablen oder Signalen des enthaltenden Moduls identifiziert
werden.

5.2.4 Automaten

Kontrollzust ande und Zustandsibergange. Ein Automat AUTOMATON) besteht aus
einer Menge von Zuanden. far jeden ZustandSTATE) existiert eine Variablenbedingung
fur die Menge der riiglichen Ableitungen nach der Zeit aller Variabl®ERIV) und eine
weitere Variablenbedingungjr die Definition der InvariantelV), die erfillt sein mulf3,
solange der Automat in dem Zustand verbleibt.

Die Zustandgbergainge TRANS) sind syntaktisch ihrem Anfangszustand zugeordnet.
Ein Zustandsbergang entit eine Variablenbedingundif den Wachter GUARD), ein
Signal EYNC), eine Variablenbedingungd(Q) fir die Wertveanderung (um die Wer-
te der Variablen nach detdbergang festzulegen) und den FolgezustandUte=rgangs
(GOTO). Ein Ubergang kann nur ausgéahit werden, wenn die aktuelle Konfiguration die
Variablenbedingung des &¢hters eiillt und alle anderen Automaten, die das Signal des
Ubergangs kennen, ebenfalls eirghergang mit demselben Signal vollziehen. Die Si-
gnale werden in Transitionen durch einerfi '?’, ’!" oder '# f Ur die Benutzung als
Eingabe-, Ausgabe- oder mehrfach eingeiibares Signal deklariert.

Variablenbedingungen. Variablenbedingungen sind das syntaktische Element zum
Festlegen der Belegungsmengen bei der Definition von Invariantéchiétn, etc. &r
alle in Definition[4.1 erlaubten Bedingungen existieren syntaktische Entsprechungen in
der Modellierungssprache.

Eine Variabler kann in den folgenden drei Formen in Variablenbedingungen auftreten:

e X bezeichnet den Wert der Variahle In der Variablenbedingundif eine Wert-
veranderung meint den Wert der Variable vor dem Zustakitiergang.

e X’ kommt nur in Bedingungeriif Wertveanderungen vorz’ bezeichnet den Wert
der Variable nach der Aushrung desJbergangs.

e DER(X) wird nur bei der Festlegung der Ableitung in Zéistien benutzt und adres-
siert die erste Ableitung nach der Zdiirfeine Variable.

Initialisierung. Der Anfangszustand eines Automaten und die Anfangswerte der Va-
riablen werden durch eine Initialisierungsklaus@liTIAL) des Moduls festgelegt. Da-
bei handelt es sich um eine Kombination von Variablenbedingungen und Zustandsbedin-
gungen §TATE (automaton_x)=state_y) fur Automaten zur Festlegung von Konfigurations-
mengen.
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5.2.5 diltigkeitsbereiche

Jedes Modul hat seinen eigenen Namensbereich. Alle Namen von Variablen und Signa-
len sind auf den Bereich des Moduls besatkt und aul3erhalb der Modulgrenze nicht
bekannt. Um Kommunikation zwischen verschiedenen Modulen zu erlaulbenek
die Schnittstellenbezeichner enthaltener Module mit Bezeichern des diese Module ent-
haltenden Moduls identifiziert werden, entsprechend der Konsistenz- und Kompatibi-
litatseinschinkungen. Al OCAL deklarierte Bezeichnerdkinen nicht bei der Identi-
fikation von Schnittstellenbezeichnern verwendet werden.

Ein Modul besitzt mehrere verschiedene Namensbereighddtomaten, Kontroll-
zustinde, Variablen und Signale sowig Modulinstanzen. & die Modulnamen existiert
ein globaler Namensbereich.

5.3 Verifikationssprache

Die vom Analyseinterpreter untetstten Operationen werden in diesem Abschnitt er-
klart. Das Werkzeug stellt die Erreichbarkeitsanalyse in der Weise zuirgierf gestellt,

dal die gewnschten Analysen mittels Analyseanweisungen programmiert werden. Der
Analyseinterpreter ist nicht besémkt auf Fragen der Form "Eifit Modell A die Formel

B?”. Es kbnnen sehr allgemeine Verifikationsaufgaben formuliert und auch schrittweise
Berechnungen durchgdirt werden.

5.3.1 Erreichbarkeitsanalyse

Die Spracheiir die Erreichbarkeitsanalyse lehnt sich an die im Werkzeug HyTech imple-
mentierten Prinzipien an [HHWT95b], wurde jedoch um die Handhabung der durch die
hierarchische Modulstruktur gegebenen verschiedendmgkeitsbereiche erweitert. Ei-

ne Erweiterung auf die Bfung eines Modells bzgl. einer temporallogischen Fornaen
denkbar, viirde jedoch keine neuen Erkenntnisgedie in dieser Arbeit verfolgten Ziele
bringen. Rr die Verfeinerungsanalyse wurde die Analysesprache um eine entsprechende
Anweisung weiterentwickelt.

Auch hier wird zur lllustration das Beispiel des Béimergangs verwendet. Der Ana-
lyseteil der Eingabedateiif die Verifikation des Bahibergang-Modells wird in Abbil-
dung5.1D auf deréchsten Seite gezeigt.

Grundlegender Gedanke bei der Erreichbarkeitsanalyse ist das Rechnen mit Regio-
nen (Konfigurationsmengen). Bestimmte Operationen werden aufgerufen und Regionen-
Variablen lbnnen genutzt werden, um Zwischenergebnisse von Berechnuiagehef
spatere Verwendung im Verifikationsprozel3 zu speichern. Da sich die Erreichbarkeitsana-
lyse auf verschiedene Module beziehen kann, wird in der ersten Zeile einer Analysespe-
zifikation der Name des Moduls angegeben, welches das zu analysierende Gesamtsystem
modelliert (Top-Modul des zu analysierenden Modells).

Deklaration von Regionen-Variablen.Wie in Abbildung5.1D auf deréchsten Seite
gezeigt, werdentir die Verifikation des Bahibergang-Modells drei Regionen-Variablen
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1 REACHABILITY CHECK RailRoadCrossing

2 {

3 VAR

4 initial, error, reached : REGION;

5

6 COMMANDS

7 /I Initial regions from modules.

8 initial := INITIALREGION;

9

10 error = COMPLEMENT( STATE(Process_Gate.Gate) = Closed )
11 INTERSECT

12 Process_Train.x < 250;

13

14 reached := REACH FROM initial FORWARD;
15

16 IF( EMPTY(error INTERSECT reached) )
17

18 PRINT " Safety requirement satisfied. ";
19 }

20 ELSE

21 {

22 PRINT " Safety requirement violated. ";
23 PRINT " The resulting region: " reached;

Abbildung 5.10: Zum Modell des Bakibergangs geitende Analysespezifikation.

benutzt:initial speichert die Menge der Initialkonfigurationenached ist fur die Menge
aller voninitial aus erreichbaren Konfigurationen vorgesehen und die Regionen-Variable
error speichert die Menge aller Konfigurationen, die in einem korrekten Modell nicht er-
reicht werden drfen.

Regionen-Ausdiicke. Ein Regionen-Ausdruck dient zur Konstruktion von Regionen,
jede von ihnen wird durch eine Regionen-Konstante, Variablenbedingung, Zustandsbedin-
gung, Regionen-Variable oder durch einen Berechnungsoperator festgelegt.

Regionen-Konstanten: Eine Regionen-Konstante definiert eine fest durch ein
Schiisselwort vorgegebene Region. Es existieren die Regionen-Konstanten
FALSE (fur die leere Konfigurationsmenge) undRUE (fur die Menge aller
Konfigurationen des Modells).

Variablen- und Zustandsbedingungen: Zur Definition von Regionendnnen Variablen-
bedingungetiiber émtliche Variablen des Modells benutzt werdBrocess_Train.x
< 250 zum Beispiel definiert die Region aller Konfigurationen, die die Bedin-
gung erfillen, dafl3 die Variablex der ModulinstanzProcess_Train kleiner als
250 ist. Andererseitsdnnen Regionefiiber Zustandsbedingungen definiert wer-
den, d. h. der Zustand eines Automaten wird festgelegt. Zum Beispiel definiert
STATE(Process_Gate.Gate) = Process_Gate.Closed die Menge aller Konfiguratio-
nen, bei denen sich der Automasate in der Modulinstanzrocess_Gate im Zu-
standClosed befindet.

Erreichbarkeitsoperationen: Fir das Berechnen von Konfigurationen, die mit dis-
kreten oder Zeit-Transitionen von einer gegebenen Region aus erreicht werden
konnen, stehen vier verschiedene Operatoren zurigarfg: POST(<region>)
und PRE(<region>) fur die Berechnung der direkten, in einem Schritt erreich-
baren Nachfolger, un@REACH FROM <region> FORWARD und REACH FROM
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<region> BACKWARD fur das Berechnen des Fixpunktes durch iterative Anwen-
dung der OperatorePOST oderPRE. Durch die Angabe einer Maximalanzahl von
Schritten kann die Fixpunktiteration nach der vorgegebenen Anzahl von Erreichbar-
keitsschritten abgebrochen werden. So liefert z. B. der AusdRECH FROM
<region> FORWARD IN <n> STEPS die Menge der im Vorwartsschritten er-
reichbaren Konfigurationen.

Mengenoperationen: Da es sich bei Regionen um Mengen handelt, stehen auch die Men-
genoperationerif die Berechnung zur Vargung. In der Analysesprache existieren
drei birare und ein uarer OperatorINTERSECT fur den Durchschnitt zweier Re-
gionen,UNION fir die Vereinigung zweier RegioneDJFFERENCE fur die Men-
gendifferenz zweier Regionen U@OMPLEMENT fir das Mengen-Komplement
einer Menge. Hr INTERSECT, UNION und COMPLEMENT kdnnen analog\ND,

OR undNOT verwendet werden, da sich die Operatoren semantisch entsprechen.

Regionen-Variable: Eine Region kann auch durch die Angabe einer Variable adressiert
werden. Dann ist die Ergebnis-Region eine Kopie der bereits berechneten und der
Variable zugeordneten Konfigurationsmenge.

Initial-Region: Mit dem SchiisselwortiNITIALREGION kann auf die Menge der Initial-
konfigurationen des Modells zugegriffen werden, so wie sie in den Initialisierungs-
klauseln innerhalb der Module definiert sind.

Konventionen flir den Komponentenzugriff. Aufgrund der verschiedenen
Gultigkeitsbereiche wird die Punkt-Notation verwendet, um in einem Analyseabschnitt
eine bestimmte Komponente innerhalb einer Variablen- oder Zustandsbedingung zu adres-
sieren. Im Analyseabschnitt der Eingabedat#iken die Bezeichner aller Variablen und
Kontrollzuséinde benutzt werden, die Kapselung durch didtiGkeitsbereiche dient nur
der strukturierten Modellierung. Als aktueller (Referenz-) Namensbereich dient der des
Top-Moduls des zu analysierenden Modells. Um die Varialsles ModulsProcess_Train
zu adressieren, wird deren absoluter Na®n&ess_Train.x benutzt. Der Zustan@losed
des AutomateiGate im Modul Process_Gate wird mit Process_Gate.Closed bezeichnet.

Boolesche Ausdiicke. In einer bedingten Anweisung werden Boolesche Auckie
als Bedingungiir die Ausfihrung eines bestimmten Anweisungsblocks verwendet. Ein
Boolescher Ausdruck ist ein &likatiiber Regionen und besteht aus Vergleichen und Tests
von Konfigurationsmengen sowie aus Booleschen Kombinationen solcherikkedr

Boolesche Konstanten:Es werden die beiden Booleschen Konstam&InSE und TRUE
in ihren gewbhnlichen Bedeutungen angeboten.

Vergleiche und Tests: Zur Auswertung einer Mengenrelation zwischen zwei Regionen
stehen die Operatorer’ und CONTAINS fir den Test auf Gleichheit und Teilmen-
genbeziehung zur Vdairgung. Mit dem SchisselworEMPTY kann gepiift werden,
ob eine Region leer ist. Da bei der On-the-fly-Analyse nicht die Menge aller er-
reichbaren Konfigurationen berechnet wird, stémtdiese Analyse ein besonderer
Boolescher Ausdruck zur Varfung. Der AusdruckSREACHABLE FROM initial
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TO error FORWARD liefert genau dann den Wertue zuriick, wenn ausgehend von
der in der Regionenvariablenitial gespeicherten Menge der Initialkonfigurationen
eine Konfiguration aus der in der Regionenvarial@ear gespeicherten Menge von
Konfigurationen erreichbar ist.

Boolesche Kombinationen:Boolesche Ausdrcke knnen durch das Anwenden
gewdhnlicher Boolescher Operatoren kombiniert werdé&nD, OR und NOT in
den bekannten Bedeutungen.

Anweisungen.Die Verifikationsaufgaben werden durch die sequentielle Aneinander-
reihung der folgenden Anweisungen formuliert.

Zuweisungen: Mit einer Zuweisung kann einer (vorher deklarierten) Regionen-
Variable das Ergebnis eines Regionen-Ausdruclis $patere Benutzung zu-
gewiesen werden, z. B. wertet der Analyseinterpreter bei der Anweisung
reached := REACH FROM initial FORWARD zurachst den Regionen-Ausdruck auf
der rechten Seite der Zuweisung aus und ordnet das Ergebnis der Varesiolesd
Zu.

Bedingte Anweisung: Mit den SchiisselvdrterniF, THEN undELSE kann eine bedingte
Anweisung konstruiert werden. Dabei wird der gifolgende in runde Klammern
gesetzte Boolesche Ausdruck ausgewertet und dem Resultat entsprechend der auf
THEN oder der aufELSE folgende Anweisungsblock in geschweiften Klammern
ausgefihrt.

Schleifen: Um einen iterativen Verifikationsalgorithmus zu beschreiben, wird durch das
SchlsselwortWHILE eine Schleife bereitgestellt. Bei jeder Iteration wird der nach
dem Schiisselwort in runde Klammern gesetzte Boolesche Ausdruck ausgewertet
und dem Resultat entsprechend eine erneute Iteration duigirgéAustiihren des
Anweisungsblocks in geschweiften Klammern und erneufiéufg der Bedingung)
oder zur dem Anweisungsblock folgenden Anweistibgrgegangen.

Ausgaben: Fur die Rickmeldungen der Ergebnisse an den Benutzer iStP&ENT-
Anweisung vorgesehen. Das Argument der Anweisung kann entweder eine Zei-
chenkette, ein Regionen-Ausdruck oder ein Regionen-Ausdruck zwischen zwei Zei-
chenketten sein. Eine Region wird in einein die jeweilig benutzte Repsentation
angemessenen uiidersichtlichen Format ausgegeben. Die Ausgabe-Anweisungen
fur Automaten, ifir GroRenangaben zur R&sentation einer Region und zur graphi-
schen Visualisierung von BDDs werden hier nichtetert.

Die Anweisungen im in Abbildung 5.10 auf Sejte 158 gezeigten Beispiel definierten
drei Regionen: die Menge der Startkonfigurationen, die Menge der verbotenen Konfigura-
tionen (die vom Modell vermieden werderiissen) und die Menge der von den Startkonfi-
gurationen erreichbaren Konfigurationen. In der bedingten Anweisung wird ausgewertet,
ob der Schnitt der Erreichbarkeitsmenge mit der Fehlermenge leer ist und dementspre-
chend das Analyseresultat ausgegeben. Die Sicherheitsbedingung kann durch das vorge-
schlagene Modell nicht difit werden, wenn die Reaktionszeit der Steuerung oder der
Sicherheitsabstand gyht werden.
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Abbildung 5.11: Nicht diskret interpretierbarer Automat mit Stoppuhr.

Einschrankungen fur abgeschlossene Timed AutomataFolgende Mglichkeiten,
die von der DDM-Repisentation angeboten werden und im Werkzeug als Analyseanwei-
sungen verankert sind, sind bei der BDD-Regantation nicht veiiigbar, da sie bei der
Berechnung zu falschen Ergebnisséhren lonnen:

Test auf Teilmengenbeziehung und GleichheitDie BDD-Darstellung beruht auf ei-
ner Diskretisierung des kontinuierlichen Zustandsraumes, wobei einzelne diskre-
te Repésentanten eine Menge von unendlich vielen kontinuierlichen Werten re-
prasentieren &nnen. Werden bei den Analyseanweisungen Operationen wie der
Test auf Teilmengenbeziehung angewendet, mul3 sich der Benutidbedan kla-
ren sein, dafd die mit Operationen in der diskreten Regmtation errechneten Er-
gebnisse nicht kontinuierlich interpretiert werddirfen. Zum Beispiel wirde bei
der BDD-Repésentation durch die diskrete Darstellung= 2V z = 3) O (z >
2 Az < 3) gelten. Analoges giltifr die Gleichheit.

Differenz- und Komplementbildung: Aus demselben Grund ist auch die Differenz- und
Komplementbildung nicht erlaubt. Sowohl die Men@Q@MPLEMENT(z < 2 A
x > 3) als auch die Mengér > 2 A x < 3) DIFFERENCE (z = 2 V 2 = 3) waren
bei der diskreten Interpretation leer.

Stoppuhr- und analoge Variablen: In dem in Abbildung 5.1]1 dargestellten Automaten
mit der Stoppuhr: und den Uhrery und z ist der Zustand; bei kontinuierlicher
Semantik erreichbar, bei ganzzahliger Semantik jedoch nicht, da die diskreten Zu-
standsibergange zu den teilweise nicht ganzzahligen Zeitpunkténl .0, 1.5 schal-
ten nussen.

Verwendung der strikten Relationsoperatoren Aufgrund der abgeschlossenen ganz-
zahligen Semantikigtfen die Operatorer;, > und# bei Ungleichungen nicht ver-
wendet werden. Dies ist damit bédet, dal3 die diskreten R&gentanten einer
Menge immer in der Menge eingeschlossen seissen.

5.3.2 Verfeinerungsanalyse

Zur lllustration der praktischen Wirkungsweise der Verfeinerungsanalyse und der Nota-
tion des Werkzeugs wurde ein kleines Kommunikationsprotokoll entworfen, welches auf
einer hierarchischen (Kommunikations-) Struktur basiert. &inliches Protokoll ist auf

der Titelseite von [dRLP98] dargestellt (siehe Abbild{ing p.12 auf dehsten Seite); es
verdeutlicht die Funktionsweise des hier beschriebenen Protokolls sehr gut. Das Beispiel
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Abbildung 5.12: Stark kompositionelle Struktur (Graphik entnommen der Titelseite von
"Compositionality: The Significant Difference” [dRLP98]).
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Abbildung 5.13: Prozel3-Modul.

hat den Vorteil, dal3 ein induktiver Beweis ghft werden kann, wobei der Induktions-
schritt durch die Verfeinerungsanalyse sichergestellt wird. Die modulare Beweistechnik
wird in Kapitel[§ auf ein gdlReres Modell einer Fertigungsanlage angewendet, um die
praktische Relevanz der Methode zu verdeutlichen.

Jeder Prozef (siehe Abbildupg §.13) hat drei @ade: Uncritical, Wait und Critical.

Beim Ubergang vorUncritical nachwait wird vom ProzeRR das Signatg zum Schedu-

ler gesendet. Eitibergeordneter Scheduler mufld entscheiden, ob der Prozel3 die exklu-
sive Ressource benutzen darf oder nicht. Falls ja, sendet er das &igralm Prozel3
(identifiziert durch die lokale diskrete Variabl®), wodurch dieser in seinem ’kritischen
Abschnitt’ auf die Ressource zugreifen kann. Der Prozel3 gibt die Ressource wieder frei,
indem er das Signalel sendet. Jeder Scheduler (siehe Abbildung]5.14}iiszdvei (von

ihm eingekapselte) Prozesse Zumtig, und er selbst veilt sich exakt so zu seiner Um-
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Abbildung 5.14: Scheduler-Modulif zwei Prozesse oder weitere Scheduler.

gebung (zu seinenibergeordneten Scheduler) wie ein Prozef. Somit kann ein Baum
bestehend aus Schedulern (Knoten) und Prozessati€Blkonstruiert werden.

Fur die Verifikation der Eigenschaft des gegenseitigen Ausschlussededie Er-
reichbarkeitsanalyse der gesamten ’'geflatteten’ Komposition genutzt werden; aufgrund
der Komplexitt ist dies bei sehr vielen Prozessen niclitghth. Bei der Anwendung
eines induktiven Beweises wird der gegenseitige Ausschlu8chst fir eine initiale An-
zahl von Prozessen mittels Erreichbarkeitsanalyse nachgewiesen (Induktionsanfang). F
einen Prozel ist dies trivial. Weiterhin muf3 nachgewiesen werden, daf3, falls die Eigen-
schaft fir n Prozesse gilt (Induktionshypothese), diese Eigenschaft @aucmfProzesse
gilt (Induktionsschritt). ler den Induktionsschritt wird jetzt die Verfeinerungsanalyse ver-
wendet: Die Existenz einer Simulationsrelation zwischen dem Scheduler und dem Prozel3
wird Uberpiift, d. h. ob der Scheduler einen Prozel} verfeinert. Die Verifikation der Be-
hauptungScheduler refines Process berbtigt weniger als 0.5 Sekunden Berechnungszeit.

Der Analyseabschnitt der Eingabedatei besteht aus einer Anweisung. Den
SchiisselvdrternREFINEMENT und CHECK folgt der Name des Moduls, welches eine
genauere Spezifikation der Verfeinerungsanalyseantin der Abbildung 5.15 auf der
nachsten Seite sind das Prozel3-Modul, das Refinement-Modul und der Analyseabschnitt
aufgefihrt. Abbildung 5.16 auf Seife 1p5 zeigt den Aufbau eines Scheduler-Moduls mit
zwei Modul-Instanzeniir Prozesse. Im ModwRefinement befinden sich zwei Modulin-
stanzerP undQ, zwischen denen die Simulationsrelation in der Férrafines Q bestehen
soll. P steht somit iir die Instanz der Verfeinerung ur@fur das abstraktere Modul. In
diesem Modul werden alle gemeinsamen Synchronisationsmarken deklariert. Die beiden
Modulinstanzen sind notwendig, damit gegebenenfalls Umbenennungen vorgenommen
werden knnen, falls die Marken der ModukeundQ unterschiedliche Namen aufweisen.

Das Werkzeug gibt nach erfolgter Analyse eine Meldungidar aus, ob eine Simulati-
onsrelation besteht oder nicht.
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MODULE Process {
MULTREST

announce : SYNC;
acknowledge: SYNC;
release : SYNC;

INITIAL STATE(Mutex) = Uncritical;
AUTOMATON Mutex {
STATE Uncritical { TRANS { SYNC #announce;

©oO~NOUNWNR

GOTO Wait;
10 STATE Wait { TRANS { SYNC #acknowledge;
11 GOTO Critical; } o}
12 STATE Critical { TRANS { SYNC #release;
13 GOTO Uncritical; } o}
14
15 }
16
17 MODULE Refinement {
18 LOCAL
19 announce : SYNC;
20 acknowledge: SYNC;
21 release : SYNC;
22 INST Q FROM Process WITH {
23 announce AS announce;
24 acknowledge  AS acknowledge;
25 release AS release;
26 INST P FROM Scheduler2 WITH {
27 announce AS announce;
28 acknowledge  AS acknowledge;
29 release AS release; }
30 }

32 REFINEMENT CHECK Refinement;

Abbildung 5.15: Prozel3-Modul und Refinement-Modid flie Verfeinerungsanalyse des
einfachen Mutex-Protokolls.

5.4 Empirische Ergebnisse

In diesem Abschnitt werden einige in der Literatur galwhliche hybride Modelle vorge-
stellt, um einen Einblick in die Modellierunggiglichkeiten mit hybriden Automaten zu
geben. Danach werden verschiedene Modélie_fealzeit-Systeme und deren Verifikati-

on erhutert. Dabei wird die Performance der Werkzeugimplementierung Rabbit der von
vergleichbaren Werkzeugen anderer Forschungsgruppenigesyeestellt.

5.4.1 Hybride Beispiele

Im folgenden werden einige hybride Systeme mit dem CTA-Formalismus modelliert und
analysiert, wobei zur Modellierung des Verhaltens hybride Automaten zur Anwendung
kommen.

5.4.1.1 Undichter Gasbrenner — Rickwartsanalyse

In diesem Beispiel wird das Verhalten eines Gasbrenners modelliert, bei dem aus einem
Leck Gas austritt. Es handelt es sich um ein hybrides System, da die Ausflu@menge je
Zeiteinheituber die Laufzeit des Systems nicht konstant ist. Es bestehen die Annahmen,
daf3 (1) jeder Defektinnerhalb 1 s entdeckt und beseitigt werden kann und (2) der Gasbren-
ner innerhalb der auf eine Reparatur folgenden 30 s dicht bleibt. Die mittels Verifikation
nachzuweisende Sicherheitseigenschatft ist, daf} der Gasbrenner nach einer beliebigen Zeit
von wenigstens 60 sti(rhstens;—0 der Zeit undicht gewesen sein darf.
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1 MODULE Scheduler {

2 MULTREST

3 announce : SYNC;
4 acknowledge: SYNC;
5 release : SYNGC;
6 LOCAL

7 announcel : SYNC;
8 acknowledgel: SYNC;
9 releasel : SYNC;
10 announce2 : SYNC;
11 acknowledge2: SYNC;
12 release2 : SYNC;
13 pNr . DISCRETE(3);

14 INITIAL STATE(Mutex) = Uncritical;
15  AUTOMATON Mutex {

17}

18 INST Procl FROM Process WITH {
19 announce AS announcel;

20 acknowledge  AS acknowledgel;

21 release AS releasel,; }

22 INST Proc2 FROM Process WITH {
23 announce AS announcez;

24 acknowledge AS acknowledge2;

25 release AS release2,; }

26 }

Abbildung 5.16: Scheduler-Moduiif das einfache Mutex-Protokoll.

Der hybride Automatiir dieses Modell ist in Abbildung 5.117 dargestellt. Er hat zwei
Kontrollzustinde: Im Zustandleaking leckt der Gasbrenner und im ZustakdnLeaking
nicht. Die Stoppuhe mif3t die kumulierte Leckzeit, d. h. die Gesamtzeit, die der Automat
im ZustandLeaking verbracht hat. Die Uhg mif3t die in einem Zustand verbrachte Zeit
und wird bei jedem Zustandswechsel aufurickgesetzt, mit dieser Uhr werden die An-
nahmen (1) und (2) im Modell verankert. Die insgesamt verstrichene Systemzeit wird von
der Uhry gemessen.

Abbildung 5.17: Hybrides Modell eines undichten Gasbrenners (nach [AGHL.

Ziel der Erreichbarkeitsanalyse ist der Nachweis, daf’ keine Konfiguration erreichbar
ist, in der gilty > 60A20-z > y. In Abbildung5.18 auf derdchsten Seite ist die Eingabe-
datei {ir das CTA-Modell und die Analyseanweisungen aufihef. Dieses Modell geirt
zu der Klasse hybrider Automateryrfdie die vorvarts gerichtete Fixpunktiteration der
Erreichbarkeitsanalyse nicht terminiert. Durchatz$iche Invarianten in den Zusiden
kdnnen die Werteantlicher (Stopp-) Uhren nach unten begrenzt werden (dirhjetle
Variablezx gilt: = > 0), wobei sich das modellierte Verhalten nicht&edert. Ausgehend
von der Menge der Fehlerkonfigurationginkien alle mittels Rckwartsschritten erreich-
baren Konfigurationen berechnet werden. Da die Werte aller Uhren nach unten begrenzt
sind, keine negativen Ableitungen im Modell vorkommen und Zeno-Verhalten auch aus-
geschlossen ist, mul3 digiBkwartsanalyse terminieren. Die berechnete Erreichbarkeits-
menge wird mit der Menge der Initialkonfigurationen geschnitten. Ist diese Schnittmenge
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1 MODULE GasBurner

2 {

3 LOCAL

4 x : CLOCK; /I Time elapsed in current state.

5 y : CLOCK; /I Overall time.

6 z : STOPWATCH; /I Overall time leaking.

7 INITIAL

8 STATE(Auto) = Leaking AND x = 0 AND y = 0 AND z = 0;
9 AUTOMATON Auto {

10 STATE Leaking {INV x<=1AND X > 0AND y >= 0 AND z >= 0;
11 DERIV DER(z) = 1;

12 TRANS { DO x = 0;

13 GOTO NonLeaking; }

14 }

15 STATE NonLeaking { INV x >= 0 AND y >= 0 AND z >= 0;
16 DERIV DER(z) = 0;

17 TRANS { GUARD x >= 30;

18 DO x = 0;

19 GOTO Leaking; }

20 }

}
23 REACHABILITY CHECK GasBurner

25 VAR

26 initial, error, reached: REGION;

27 COMMANDS

28 initial := INITIALREGION; /I Initial configurations from module.
29 error := (y >= 60) AND (20 * z >=vy);

30 reached := REACH FROM error BACKWARD;
31 IF( EMPTY( reached INTERSECT initial ) )
32

33 PRINT " Requirements satisfied. ";

34 }

35 ELSE

36

37 PRINT " Invalid configuration reachable. ";
38

39 }

Abbildung 5.18: CTA-Eingabedateif die Verifikation des Gasbrenner-Modells.

leer, so ist keine der Fehlerkonfigurationen von einer Initialkonfiguration aus erreichbar,
d. h. das Modell eifllt die Sicherheitsanforderungen.

Die Verifikation dieses Beispielmodells kgt Bruchteile einer Sekunde (160 ms).
Dabei werden z@lfmal Nachfolger berechnet, d. h. die Fixpunktiteration terminiert nach
12 Iterationen.

5.4.1.2 Hillstandssteuerung — Invariantentest

Im Modell fur eine Rillstandssteuerung sollif den in Abbildung 5.7]9 auf deraghsten
Seite dargestellten Tank die Regelung des Wassersidraisommen werden. Es handelt
sich um ein System, bei dem einem Wassertaakdigj eine Wassermenge von 2 Einheiten
entnommen wird; der Wasserstand sinkt um 2 Einheiten pro Zeiteinheit. Entsprechend des
Wasserstands muld die Steuerungudabrgen, dald ein Ventil rechtzeitig vor Erreichen
eines minimalen Wasserstandftjeet wird, damit gefigend neues Wasser in den Tank
stromen kann. Durch das Ventil 8tnen je Zeiteinheit 3 Einheiten Wasser in den Tank,
d. h. der Wasserstand steigt um 1 Einheit je Zeiteinheit.

Der Wasserstand v@ndert sich mit der Zeit nach eineiiskweise linearen Funktion,
im Modell (Abbildung5.20 auf Seife 168 zeigt den hybriden Automaten) durch die analo-
ge Variabley wiedergegeben. Die Ableitung dieser Variable nach der Zeiagetr, falls
das Ventil géffnet ist und der Bllstand steigt, und -2, falls das Ventil geschlossen ist und
somit nur Wasser abfliel3t. Im Initialzustand des Systems ist das Veiffhgeund der
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Wassertank

2

y : Wasserstand

Abbildung 5.19: Systemiir die Rillstandsregelung.

Wasserstand betgt 1 Einheit. Durch die Steuerung muf3 der Wasserstand zwischen 1 und
12 Einheiten gehalten werden. D@éfnen und SchlieRen des Ventils ligigen jeweils

2 Zeiteinheiten. Dadurch muR mit deBifnen beim Wasserstand 5 begonnen werden und
mit dem Schlie3en beim Wasserstand 10.

Der hybride Automat hat vier Zugshde. Die Uhrx mif3t in den ZusindenVen-
til_schlieBt und Ventil_6ffnet die Dauer des Stellvorgangs. Nach 2 Zeiteinheiten geht der
Automat in den Achsten Zustandber. In den ZusindenVentil_schlielt und Ventil_zu
wird somit ein geschlossenes Ventil angestrebt und in dendaddshVentil_6ffnet und
Ventil_offen entsprechend ein génetes Ventil.

Wie in Abbildung[5.2]l auf der &chsten Seite dargestellt, wird in diesem Beispiel
die Erreichbarkeitsanalyse in Form eines Invariantentests formuliert. Dabei wird nicht
wie im vorhergehenden Beispigberpiift, ob unerniinschte Konfigurationen erreichbar
sind, sondern vielmehr, ob eine Bedingung (Invarianie)alle erreichbaren Konfigura-
tionen gilt. Diese alternative Sichtweise der Analgselert an der Verifikation prinzipiell
nichts. Dal3 die Teilmengenbeziehung effizienter analysiert werden kann als ein Durch-
schnitt (zuziglich des Tests auf Leerheit mit konstantem Zeitaufwand), ist praktisch nicht
von Interesse, da der Hauptaufwand der Analyse bei der Berechnung der erreichbaren
Konfigurationen auftritt.

Auch in diesem Beispiel liegt die Ausirungszeitiiir die gesamte Analyse unter einer
Sekunde (110 ms). iFF die Berechnung aller erreichbarer Konfigurationen sind 8 Nach-
folgerberechnungen notwendig.

5.4.1.3 Fischers Protokoll — abweichende Uhren

Fur das in Abschnitf 3.3]4 vorgestellte Protokalr fgegenseitigen Ausschluf3 (vgl. Ab-
bildung[3.11 auf Seitg T4) wird ein hybrides Modell vorgestellt. Um das Beispiel inter-
essanter zu machen, wird in der Literatur eine Modellierung vorgeschlagen, bei der die
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| |
| |
: Ventil_offen Ventil_schlie :
‘ y<10 x<2 ‘
| . . |
| xX= 1 X= 1 |
! y=1 ! \
| |
| |

|
|
|
|
|
|
|
Fiillstand sinkt

Abbildung 5.20: Hybrides Modell einerifistandssteuerung (nach [ACKHS]).

1 REACHABILITY CHECK Waterlevel

2 {

3 VAR

4 initial, error, property, reachable: REGION;

5 COMMANDS

6 initial  := STATE(WaterLevel) = Ventil_offen AND y = 1;
7 property := (y >= 1) INTERSECT (y <= 12);
8 reachable := REACH FROM initial FORWARD;
9 IF(property CONTAINS reachable)

10

11 PRINT " Invariant satisfied. ";

12 }

13 ELSE

14

15 PRINT " Invariant violated. ";

Abbildung 5.21: Invariantentest detifistandssteuerung.

lokalen Uhren der Prozesse voneinander abweichen [ABH So lonnte z. B. die Uhr

des ersten Prozesses etwas langsamer und die Uhr der zweiten Prozesses etwas schneller
als eine Referenz-Uhr laufen. Durch die Nutzung hybrider Automaten ist dieser Sach-
verhalt leicht durch die analogen Variablepmit Ableitungen ungleich 1 zu modellieren

(siehe Abbildung 5.32 auf de&chsten Seite).

Die Sicherheitseigenschaft des gegenseitigen Ausschlusses ist in diesem Modell nur
dann gewahrleistet, wenn der Prozel3 mit der schnellsten Uhr im Zusteaid solange
wartet, bis der Prozel3 mit der langsamsten Uhr aus dem Zustsigh in den Zustand
Wait lbergegangen ist.
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Process 1 (p1):

Abbildung 5.22: Hybrides Modellifr Fischers Protokollifr gegenseitigen Ausschluf3.

Anzahl Prozesse 2 3 4 5 6
Verifikationszeit (Sekunden) 0,06 | 0,49| 6,77| 183 | 17041
Speicherbedarf (MB) 12| 41| 10,1| 53,9 541
Anzahl Zusénde Produktautomat 16 64 | 256 | 1024 | 4096
Anzahl Transitionen Produktautomat 40 | 240 | 1280 | 6400 | 30720
Anzahl Iterationen bis Fixpunkt 9 15 21 27 33
Anzahl geschalteter diskreter Transitionen 50 | 291 | 1376 | 5805 | 22812

Tabelle 5.1: Analyseaufwand beim hybriden Modell von Fischers Protokoll.

In Tabelle[ 5.1 werden die Verifikationszeiten und der Speichertfétiartien Nach-
weis der Ausschluf3eigenschaft beim Protokdl 2 bis 6 Prozes@a‘nit gleichlaufen-
den Uhren angegeben (Linux-Rechner mit Prozessor AMD Athlon, 1 GHz Taktfrequenz,
1.2 GB Hauptspeicher). Der Analyseaufwarinl flieses Modell &chst shrker als ex-
ponentiell in Ablangigkeit von der Anzahl der Prozesse (bzw. Automaten). Dies resul-
tiert aus der expliziten Speicherung der diskreten Kontrol&ngs in der Erreichbarkeits-

menge. Um den gegenseitigen Ausschlul® zu&eleisten, muld die Konstankeeinen
groR3eren Wert erhalten als die Konstaate

1Der in der Tabelle angegebene Speicherbedarf wurde mit dem Programm 'memtime v1.2’ von Johan
Bengtsson gemessen, dem an dieser Stigtldieses kleine itzliche Werkzeug gedankt sei.
’Das Werkzeug HyTech ist in der Lage, 6 Prozesse finizdrer Laufzeit zu analysieren. Ein Vergleich

ist jedoch nicht mglich, da HyTech auf einer wesentlich vereinfachten Semantik beruht, die hier nicht
verwendet wird.
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1 MODULE Process {

2 INPUT

3 processNo: CONST; /I Identification number of proccess.

4 /I Constants for time bounds.

5 a: CONST; /I Maximal time the modeled assignment to k needs.

6 b: CONST; /I Minimal time waiting for assignments of other processes.
7 MULTREST

8 k: DISCRETE; /I Shared variable for announcement.

9 LOCAL

10 x:  CLOCK;

11 INITIAL STATE(Fischer) = uncritical AND k = O;
12 AUTOMATON Fischer {

13 STATE uncritical { TRANS { GUARD k = 0;

14 DO x = 0;

15 GOTO assign; }

16 }

17 STATE assign { INV x <= a;

18 TRANS { DO x = 0 AND k' = processNo;

19 GOTO wait; }

20 }

21 STATE wait { TRANS { GUARD x >= b AND k != processNo;
22 DO x' = 0;

23 GOTO uncritical; }

24 TRANS { GUARD x > b AND k = processNo;
25 DO x = 0;

26 GOTO critical; }

27 }

28 STATE critical { TRANS { DO k' = 0 AND x = 0;

29 GOTO uncritical; }

30 }

31}

33 MODULE System {
34  LOCAL

35 a = 3 : CONST,;

36 b = 3 : CONST;

37 pNol = 1: CONST;

38 pNo2 = 2: CONST;

39  LOCAL

40 k: DISCRETE;

41 INST Procl FROM Process WITH {
42 a AS a;

43 b AS b;

44 processNo AS pNol;

45 k AS k;

46}

47 INST Proc2 FROM Process WITH {
48 a AS a;

49 b AS b;

50 processNo AS pNo2;

51 k AS k;

52

53 }

Abbildung 5.23: CTA-Quelltext des Modell&if Fischers Protokoll (hybride Version).

Die textuelle Repasentation des Fischer-Modells wird in Abbildyng %.23 auifpst
Nicht explizit definierte Invarianten und &¢hter werden alg-ue verstanden. In diesem
Modell kommt das Instanziierungskonzept der CTA-Modellierungsnotation zur Anwen-
dung, um auf einfache Weise mehrere sich nur in der Prozel3-ldentifikationsnummer un-
terscheidende Prozesse zu instanziieren. Dieses Konzepgkeht auch bei gil3eren
Modellen ein effizientes Modellieren, worauf inachsten Kapitel genauer eingegangen
wird.

5.4.1.4 Steuerung Bahilbergang

Der \Wollstandigkeit halber wird hier das Beispiel der Steuerung eines @a@rmgangs
erwahnt, wofir das Modell in den Abschnittédn 4.1.2 und 4]1.7 beschrieben ist. Die Er-
klarung des zugeftigen Analyseabschnitts folgte in Abschiitt 5]3.1 als Beispiel zur Ve-
rifikationsnotation. Da dieses System aus wenigen Komponenten besteht, wird zur Be-
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rechnung aller erreichbaren Konfigurationen weniger als eine Sekunde (100 rasythen
wobei fur die Nachfolgerberechnung 14 diskrete Transitionen notwendig sind.

5.4.1.5 Performanceprobleme bei hybriden Systemen

Die Effizienz der verwendeten Datenstruktiir hybride Automaten @&nnte in einigen
Punkten verbessert werden: Einerseisikte die Technik eingesetzt werden, daf3 nur die
Variablen in einer Transition bécksichtigt werden, die an der Wertéaderung beteiligt
sind. Andererseits iif3te untersucht werden, inwieweit eine echte On-the-fly-Analyse (oh-
ne Speicherung der vollen Erreichbarkeitsmenge) einen Effizienzgewinn bringt. Die Mini-
mierung des Transitionssystems bzw. des Produktautomaten wurde als weitere Technik zur
Effizienzsteigerung in der Literatur ausgiebig untersudt jedoch die grundszlichen
Probleme der Analyse hybrider Modelle nicht. Zur Speicherplatzersparnis kann auf die
Konstruktion des Produktautomaten verzichtet werden, indem der Produktautomat impli-
zit im Speicher gehalten wird; es muf3 dann jedoch nachgewiesen werden, dal3 der Mehr-
aufwand bei den Analysealgorithmen den Vorteil nicht aufwiegt.

Ein Nachteil der vorliegenden Implementierung entsteht durch die verwendete CTA-
Semantik: Zusinde mit falscher Invarianteédknen nicht weggestrichen werden (wie dies
z. B. bei HyTech der Fall ist). Diese Semantik ist wichtig, um das im Abschnitt]4.2.1
besprochene Problem der von anderen Automaten erzwungenen 'Deadlodkseau |

Solange die diskreten Kontrollzdstde in der Erreichbarkeitsmenge explizit abgespei-
chert werden, kanruf hybride Automaten keine effiziente Erreichbarkeitsanalyse erwartet
werden, da die Menge der erreichbaren Konfigurationen mit exponentiellem Platzaufwand
gespeichert wird.

5.4.2 Realzeit-Beispiele und Performance-Vergleich

Die Performance-Ergebnisse in diesem Abschnitt resultieren aus eigenen Experimenten
auf einem Linux-Rechner, der mit einem Prozessor AMD Athlon mit 1 GHz Taktfrequenz
und 1,2 GB Hauptspeicher ausgestattet istir &ie Werkzeugimplementierung Rabbit
wurde der verifigbare Arbeitsspeicheiif die BDD-basierten Berechnungen auf maximal
400 MB beschankt. Die in Tabellen und Diagrammen dargestellten Mel3ergebnisse f
Fremdwerkzeuge stammen ebenfalls aus eigenen Experimenten (ohne Speicherbegren-
zung).

Die Verifikationszeiten der Matrix-basierten Werkzeugé@mdpen stark von der Wahl
bestimmter Parameter ab, zu der viel Erfahrung im Umgang mit dem Werkzeug und Kennt-
nisse der Implementierung notwendig sind. Deshalb werden hier nicht selbst ermittelte,
sondern die von den Programmierern der entsprechenden Werkzeatjentéchten Pa-
rameter f@ir die Experimente genutzt. Teilweise (z. B. bei der BDD-basierten Version von
Kronos) sind die Versionen der Werkzeuge mit den besten Performance-Resultaten nicht
freigegeben und somitif externe Experimente nicht vé@gbar; dann wurden die besten
veroffentlichten Resultate zum Vergleich verwendet.

Auch wurden in diesem Abschnitt nur solche Beispielmodelle herangezogen, die die
Entwickler der Werkzeuge anderer Forschungsgruppen in ihren ArtikelBédnchmark-
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# Prozesse 4 5 6 7 8 10 12 14 16 32| 64| 128
Kronos 0.83| 52.6
Uppaal 0.06 | 1.44| 181 | 32488

Kronos Appr.| 0.31| 0.90 | 4.80 28.5| 172
Uppaal Appr.| 0.02 | 0.07 | 0.33 1.45| 6.24| 158
RED,Wang | 1.64| 6.78| 21.7| 60.7| 168 | 1400
Rabbit 0.04| 0.08| 0.15| 0.26|050| 1.35|1.61| 3.81| 6.50| 61.4| 559 | 5200

Tabelle 5.2: Berechnungszeiten zur Verifikation von Fischers Protokoll (in Sekuihden)

Vergleiche benutzen und mit denen ihre Werkzeuge gute Ergebnisse erzielen. Auf Model-
le, die bei anderen Werkzeugen pathologisch wirken, wird beim Vergleich verzichtet.

Fur die Experimente mit Uppaal wurde die im Januar 20020gdvére Version ver-
wendet: Uppaal2k 3.2.4. Um besigliche Performance zu erzielen, wurden die auf der
Uppaal-Internetseite von den Entwicklern angegebenen Parameter veﬁ.v@ideiktu-
ellen Entwicklungen bei Uppaal wurden ailisflich dokumentiert [ABB 01].

Die Werkzeuge Uppaal und Kronos bieten euteer-Approximation an, die z. B. bei
Fischers Protokoll zur Verifikation der Mutex-Eigenschaft anwendbar ist. Bei der Erreich-
barkeitsanalyse miber-Approximation werden mehr Konfigurationen berechnet, als in
Wirklichkeit erreichbar sind. Sind béiber-Approximation bestimmte Konfigurationen
nicht erreichbar, danndnnen diese bei der normalen Analyse auch nicht erreichbar sein.
Fur eine Beschreibung der Approximation durch konvexdéh wird auf Aufsatze ande-
rer Forschungsgruppen verwiesen [Hal93, WT94, Bal96a, DT98].

5.4.2.1 Fischers Protokoll @ir gegenseitigen Ausschluld — Realzeit-Version

In diesem Abschnitt werden die Mel3ergebnisse von Vergleichsexperimenten vorgestellt,
bei denen das Protokollif den gegenseitigen Ausschlufl von mehreren um eine gemeinsa-
me Ressource konkurrierenden Prozessen verifiziert wird [Lam87]. Der Timed Automaton
fur einen solchen ProzeR wurde bereits in Abschnitt3.3.4 vorgestellt.

Tabellg 5.2 gibt die MeRRergebnisd# tlie Verifikation der Eigenschaft des gegensei-
tigen Ausschlussesif verschiedene Anzahlen von Prozessen (erste Zeile der Taliglle) f
mehrere Werkzeuge wieder. Performance-Ergebnisse aus der Literatur, die nicht durch
eigene Messungen nachvollzogen werden konnten, werden im Text wiedergegeben.

In der zweiten und dritten Zeile werden die Berechnungszeiten der Werkkeage
nosund Uppaalangegeben. Die Berechnungszeiténdiese Werkzeuge sindasker als
exponentiell von der Anzahl der Prozesseaidig. Die besten véffentlichten Perfor-
mancemessungen von Uppaal beruhen auf einer erweiterten Version, die auf komposi-
tionellen und symbolischen Techniken basiert [LPY95a, LPY95b]. Die Ergebnisse sind
besser als die in der Tabelle aufgeften, jedoch auch nicht polynomiell: 18,8 Sekunden
fur 6 Prozesse, 145,0 Sekundén7 Prozesse und 1107 Sekundén8 Prozesse. Uppaal

3http://www.docs.uu.se/docs/rtmv/uppaal/benchmarks/
*Bei keiner Angabe bditigte die Verifikation mehr als 400 MB Speicher odéngder als 7200 s.
fRabbit kann 128 Prozesse mit nur 200 MB Speicher bei einer Berechnungszeit von 5367 s verifizieren.
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Abbildung 5.24: Laufzeiten in Aldmgigkeit von der Anzahl der Fischer-Prozesse.

ist diesen Quellen zufolge in der Lage, die Eigenschaft des gegenseitigen Aussclilusses f
bis zu 9 Prozesse des Fischer-Protokolls zu verifizieren (ohne Zeitangabe).

Die Verifikation mit den Werkzeugen Uppaal und Kronos wird interessanter, wenn die
fur dieses Modell zd@lssige Approximation (konvexeitle) benutzt wird. In der Tabel-
le[5.2 auf der vorherigen Seite werden die Berechnungszeitdrefde Werkzeuge ange-
geben (in der Tabelle abgétzt mit 'Appr.’). Jedoch ist schon bei wenigen Prozessen die
Grenze der praktischen Nutzbarkeit erreicht. Uppaal konnte mit Approximation die Verifi-
kation von 11 Fischer-Prozessen in 3727 Sekunden diinoéh (auf einer Sun Ultra-Sparc
[li mit 300 MHz unter Nutzung von 710 MB Speicher).

Farn Wang implementierte das WerkzeRgD (Version 3.1) @ir eine BDDahnliche
Datenstruktur, die von ihm CRD (Clock Restriction Diagram) genannt wird [Wan01]. Er
selbst berichtetiber die Verifikation von 17 Prozessen in 15.330 Sekunden auf einem
Pentium Il mit 366 MHz und 256 MB Speicher [Wan00]. Dieses Ergebnis konnte mit
der frei verfigbaren Version des Werkzeugs auf einem schnelleren Rechner mit 1 GHz
jedoch nicht nachvollzogen werden. Die in eigenen Experimenten nachgewiesenen Be-
rechnungszeiten sind in der vorletzten Zeile der Tabelle aufgetund wurden in der
Abbildung[5.24 zur Gegéiberstellung mit Rabbit genutzt. Bei der Arbeit von Farn Wang
ist die Einschankung zu beachten, dal3 ein System als skalierbare Menge symmetrischer
Prozesse aufgefal3t werden muf3, was einen sehr speziellen Sonderfall darstellt [WanO0Q].
Modelle, die aus einer skalierbaren Anzahl von Prozessen bestehen, weisen meist eine
weniger komplexe Struktur auf.

Fur das Werkzeugrabbitwurde bei diesem Protokoll ein polynomieller Aufwand er-
mittelt (letzte Zeile der Tabelle). Dadurch kann Rabbit das Modell von Fischers Protokoll
fast so effizient analysieren wie das auf rein kompositionelle Beweistechniken beruhende
WerkzeugCMC von Kristoffersen et al| [KLE97]. Dieses Werkzeug kann den gegensei-
tigen Ausschlul3idr 50 Prozesse von Fischers Protokoll in 172 Sekunden beweisen.

Die BDD-basierte Version von Kronast in der Lage, 14 Prozesse zu verifizieren (auf
einer SUN Ultra-Sparc 1, siehe [BMPY|97]), was allerdings auch exponentiellen Aufwand
vermuten &f3t.
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Abbildung 5.25: BDD-Gestalt in Akdngigkeit von der Anzahl der Fischer-Prozesse (Ma-
ximalbreite des gif3ten BDDs: 1058 BDD-Knoten).

Das Werkzeud@imed COSPANon Alur und Kurshan kann bis zu 10 Prozesse in 720 s
verifizieren, wobei als Grundlage eine BDD-basierte Repntation des Regionenautoma-
ten dient [AK96].

Durch die BDD-Visualisierung in Abbildurig 5.5 wird der polynomiell mit der Anzahl
der Prozesse ansteigende Speicherbedarf der Erreichbarkeitsmenge bei Rabbit veranschau-
licht. Dargestellt werden die Gestalteir 4, 8, 16, 32 und 64 Prozesse in wechselnden
Graustufen (fir eine Erkérung der Visualisierung siehe Abbildung 3.15 auf Seite 78).

Wie aus der Tabelle 5.2 und der Abbildyng 5.24 ersichtlich ist, kann die Sicherheitsei-
genschaft mittels Model-Checking nur vom Werkzeug Rabbit in akzeptableilZaipift
werden. Dieser Erfolg liegt in erster Linie in der komprimierten Rapntation der Tran-
sitionsrelation und der Erreichbarkeitsmenge bedet, die wiederum auf das Ordnen der
Variablen innerhalb des reggentierenden BDDs Zickzufihren ist (siehe Abschnjtt 3.3.5
fur den Vergleich verschiedener Variablenordnungen bei Fischers Protokoll).

5.4.2.2 Modell eines AND-Schaltkreises

In den Abschnitten[ 2.211 und_2.8.2 wurde zum Veranschaulichen der Modellie-
rungsndglichkeiten das CTA-Modell eines MOS-Schaltkreig@sdie AND-Funktion be-
schrieben. In diesem Abschnitt werden Performance-Ergebriissiégeses Modell vorge-
stellt und verglichen. Dieses Modell weist eine weniger re@fige Struktur auf und hat
einen shrker verbundenen Kommunikationsgraphen als das Mdaidfischers Protokoll.

Um das Beispiel skalieren zwknen, wurden Modelle mit unterschiedlicher Anzahl von
Eingangen des AND-Gatters erarbeitet.

Eine zu analysierende Eigenschaft eines solchen Schaltungsmodells ist, ob ein Kurz-
schlul? auftreten kann, d. h. ob es eine Schaltsituation gibt, bei der zwei dual arbeitende
Transistoren gleichzeitig eine ginete Kollektor-Emitter-Strecke haben. Andererseits
kann die maximale Anzahl gleichzeitig schaltender Transistoren von Interesse sein, da
die maximale Stromaufnahme einer solchen Schaltung proportional von der Anzahl der
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gleichzeitigen Umschaltvognge ablngt. Rir diese Analysen mul3 die Menge aller er-
reichbaren Konfigurationen berechnet werden, was gleichzeitig die aufwendigste Ope-
ration der ganzen Analyse ist. Die konkrete A@gping einer bestimmten Verifikation
besteht in der Formulierung einer Menge der interessierenden Konfigurationen und die
Berechnung des Durchschnitts dieser Menge mit der Erreichbarkeitsmenge.

Anzahl der Eingnge 2 4 8 16
Berechnungszeit, GTR 0.34| 5.34| 107 | 1305
Berechnungszeit, TVTR + THTR 0.21 | 2.44 | 38.2| 426

Tabelle 5.3: Laufzeiten in Sekundeiir fdie Berechnung aller erreichbaren Konfiguratio-
nen fur das AND-Modell mit dem Werkzeug Rabbit.

In der Tabellg¢ 5)3 werden die Zeiten zum Berechnen aller erreichbaren Konfiguratio-
nen mit Rabbit aufgéfrt, wobei Modelle mit unterschiedlicher Anzahl von Eamgen
fur den Schaltkreis benutzt wurden (erste Zeile in der Tabelle). In der zweiten Zeile
der Tabelle werden die Rechenzeiten unter Benutzung der On-the-fly-Analyse mit der
Standard-Transitionsrelation angegeben. Winddie Berechnung der Rejsentation der
Transitionsrelation die transitiveiifle (siehe Abschnift 3.5.2.1) der teilweise vereinigten
Transitionsrelation (siehe Abschriitt 3.5]2.2) verwendénrien die in der dritten Zeile
dargestellten Ergebnisse erzielt werden.

Dieses Modell wurde auch von Bozga et al. als Performance-Beispiel ge-
nutzt [BMPY97]. Dabei bettigt die BDD-basierte Version von Kronos ligigt fir ein
AND-Modell mit 4 Eingangen eine Berechnungszeit von 324.7 Sekunden (Prozessor SUN
Ultra-Sparc 1). Diese Aufgabe wird von Rabbit in nur 2.44 bzw. 5.34 Sekundesltiggw

Abbildung 5.26: Gestalt des BDDs der Erreichbarkeitsmenge beim AND-Modell mit
4 Eingangen (Maximalbreite des BDD: 464 Knoten, Gesaiiftgrdes BDD: 15267 Kno-
ten).

In Abbildung[5.26 wird die Gestalt des BDDs der Erreichbarkeitsmetigdds Mo-
dell der AND-Schaltung mit 4 Eirigngen dargestellt. In diesem Modell existierénff
Bereiche mit starker Kommunikation zwischen den Komponenten, was zu einem starken
lokalen Breitenzuwachs dieser Bereiche des BOlbstt
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5.4.2.3 Mini-Automaten mit lokalen Uhren

Das folgende Beispiel dient als Benchmark lirerpfifung, wie gut ein Werkzeug mit
mehreren voneinander unabigigen Realzeit-Komponenten umgehen kann. Der Auto-
mat fur eine solche Komponente wurde bereits in der Abbildung|3.23 auf[Sgite 94 vorge-
stellt.

Anzahl Komp. 4 6 8 16 32 64 128
Anzahl Konfig.| 3.3-10° | 1.9-10% | 1.1-10" | 1.2-10%2 | 1.5-10* | 2.2-10% | 4.8.10'7¢
Mocha 4.74 361 >7200

Rabbit 0.06 0.10 0.19 1.23 6.11 26.8 123

Tabelle 5.4: Laufzeit zur Berechnung aller erreichbarer Konfiguratioaedds Modell
mit zwei Zusinden und einer Uhr je Komponente.

In der Tabellg 54 werden die Daten von Experimenten mit Rabbit und Mocha, eben-
falls ein BDD-basiertes WerkzeugrfModel-Checking, aufgéhrt. Hier wird die Version
c-Mocha verwendet, da diese Realzeit-Modelle uni#zst In der ersten Zeile wird die
Anzahl der Komponenten im Modell, in der zweiten die Anzahl der Konfigurationen in der
Erreichbarkeitsmenge angegeben. Die Berechnungszeiten von Mocha sind in der dritten
Zeile und die Laufzeiten der On-the-fly-Berechnung der Erreichbarkeitsmenge von Rabbit
in der vierten Zeile wiedergegeben (vgl. Tabgllg 3.4 auf $eitai®4die Berechnungszeit
von Rabbit bei 256 Komponenten).

Die BDD-basierte Version von Kronos b&iigt 20.000 Sekunderiif die Berechnung
der Erreichbarkeitsmengérf9 Komponenteri [BMPY97].

Die BDD-Repasentation iir dieses Modell hat eine interessante Eigenschaft: Die
Menge aller erreichbaren Konfigurationen hiatdieses Modell eine lineare Speicherkom-
plexitat (in Ubereinstimmung mit der ®Renschtzung, weil die Meng€ommy, (i) nach
Abschnitt[3.3.2 fir alle Komponentern leer ist). Jedoch wachsen die Zwischen-BDDs
innerhalb der Fixpunkt-Iteration sehr stark (vgl. Abbildung B.24 auf $eite 94). Dieses
Problem konnte mit der On-the-fly-Analyse aus Absclinitt 3.5.4sielerden. Die Gie
des jeweiligen BDDsiir die Erreichbarkeitsmenge kann dort der Taljelle 3.4 auf Seite 94
entnommen werden.

5.4.2.4 Token-Ring-FDDI-Protokoll

Fiber Distributed Data Interface (FDDI) ist ein Hochgeschwindigkeitsprotokolidkale
Netzwerke (LAN), die auf Glasfaser-Optik beruhen und nach dem Konzept des Token-
Rings arbeiten [Jai94, SR94]. Ein solches FDDI-Netzwerk besteht aentischen Sta-
tionen und einem Ringjber den die Stationen miteinander kommunizierénrien. Es

wird unterschieden zwischesynchronemachrichten mit hoher Prio&at undasynchronen
Nachrichten mit niedriger Prioét. Bei diesem Protokoll stellt sich als Verifikationsauf-
gabe z. B. die Frage nach deegrenzten Zeiiif den Zugriff auf den RingD. h. es soll
nachgewiesen werden, dal3 die Zeit zwischen zwei aufeinanderfolgenden Token-Zugriffen
einer Station durch eine Konstante begrenzt ist, die von der Anzahl der beteiligten Statio-
nen abRAngt.
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y; 2 trt
Irt,

Abbildung 5.28: Modell @ir die i-te Station im FDDI-Protokoll.

Abbildung[5.27 gibt den Automatefif den Ring wieder. Der Ring funktioniert in der
folgenden Weise: Nach einer Végerung bei der Token-Weitergabe im Ring vdrZeit-
einheiten (oken delay wird der rachsten Statiom durch das Signalt; (take tokeh das
Tokenibergeben. Zum Messen der V@gerung bedient sich der Automat einer Uhr
Nachdem die Stationdie Daterlibertragung in synchronem oder asynchronem Modus be-
endet hat, wird durch das Signa} (release tokendas Token an den Ring Zickgegeben.
Wiederum nach einer Vedtgerungd des Rings bekommt die Station- 1 mod n das To-
ken usw. Die Konstantgl spielt fur die Verifikationsaufgabe eine untergeordnete Rolle.

Der Automat fir die i-te Station ist in Abbildung[ 5.28 dargestéll(siehe
auch [Yov98]). Fir die Statiori existieren zwei Uhren; und z;, die jeweils abwechselnd
die Token-Umlaufzeit messen. Der Automat befindet sich in einem der drearfiest
auf Token wartendm synchroneroderim asynchronetbertragungsmodusDiese drei
Zustinde werden den Rollen der Uhren entsprechend unterteilt in seclimdestes Au-
tomaten: In den Zuandenz_Idle, z_Sync undz_Async mif3t die Uhrz; die seit dem Auf-
treten des Signals; in der letzten Runde vergangene Zeit, die Yhwird beim Auftreten
des Signal$t; auf den Werb) gesetzt und mif3t im ZustarmdSync die Zeitdauer der syn-
chronenUbertragung von Nachrichten hoher Priatjtdie durch die Konstante begrenzt
ist. Von nun an wird die Uhyg; in dieser Runde nicht mehr Ziockgesetzt, damit sie die
Zeit seit dem letzten Auftreten des Signaisfir die rachste Runde messen kann. In den
Zus@ndery_ldle, y_Sync undy_Async tauschen die Uhres undz; die Rollen:y; mif3t die

4Dieses Automaten-Modell des FDDI-Senders orientiert sich an derfpaal entwickelten Modell
von Oliver Moller.



178 KAPITEL 5. VALIDIERUNG: VERIFIKATIONSFRAMEWORK RABBIT

Zeit seit dem Auftreten vot; in der letzten Runde und mif3t die Zeit seit denybergang
vony_ldle nachy_Sync.

Eine Station darf nach der synchrorigbertragung in den asynchronen Modus gehen,
falls die Umlaufzeit des Tokens ihren Maximalweritt (target token rotation timenoch
nicht erreicht hat. Hier darf die Station solange Nachrichten niedriger Rtigeinden,
bis der Maximalwert iir die asynchron&bertragungszeit erreicht ist, oder sie kann das
Token vorher an den Ring zirkgeben. (Die Konstanten im Modell wurden mit folgenden
Werten belegttd = 0, sa = 1, ttrt = 2n + 1.)

Komplexitatsuntersuchung des Speicheraufwandsif die Erreichbarkeitsmenge.
Erstmals in der Literat@wird hier eine Komplexitsabscitzung zur Giol3e der Erreich-
barkeitsmenge argumentiert (in der in Abbildyng B.26 auf $eite 97 ¢ihgeh Form).
Dabei wird nach eineihnlichen Strategie vorgegangen wie in Absclnitt 3.3.2.

Behauptung 5.1 Die Speicherkomplext fur die BDD-Repésentation der Erreichbar-
keitsmengelfr das FDDI-Protokoll liegt inO(n*log n), wobein die Anzahl der beteilig-
ten Stationen ist.

Begriindung: Zunachst wird die Tiefe des BDDs untersuchiirfede Station sind
sechs Werteir die Zusénde des Automaten und & + 1 Werte fr die beiden Uhren
notwendig (bestimmt durch die @8te Konstante im Modell). Damit werde&n(log n)

Bits zur Kodierung der Variablen einer Komponentendiegt. Der Automat iir den Ring
hat2n Zustinde und eine Uhr mit einem konstanten Wertebereitfog ) Bits fur den
Ring). Da im BDD die Werteiir n Stationen zu speichern sind, liegt die Gesamt-Tiefe
des BDD inO(nlogn).

Die Variablenordnung des BDDs ergibt sich aus défiRsLinearisierung des Modells
und der GoRenschtzung aus Abschnltt 3.3.2 in der folgenden Reihenfolge: Variablen des
Rings, Variablen der Statioh, Variablen der Station, ..., Variablen der Station. Sei
der BDD an der Ebene direkt unter der letzten Variablen des Rings betrachtet: hier hat der
BDD O(n) verschiedene Kofaktorerijifjeden Zustand des Ring-Automaten einen. Diese
Kofaktoren unterschieden sich darin, dal? eine einzige Statimt in einemdle-Zustand
auf das Token wartet (dann ist der Ring im Zust&iwli), oder alle Stationen befinden
sich in einemidle-Zustand (dann ist der Ring im ZustaRihgToi und die aktive Uhr der
Station; hat den gdl3ten Wert). Die unbeteiligten Stationen, die in der Variablenordnung
vor Station: liegen, befinden sich entweder alle im Zustanidile oder alle im Zustand
y_Idle; dasselbe qiltiir alle hinter: liegenden Stationen. Die Anzahl dieser Kofaktoren
ergibt den zweiten linearen Faktor in der Abattung.

Sei im folgenden einer dieser Kofaktoren betrachtet. Dann verbleibt die Untersuchung
der Abhangigkeiten der Uhren untereinander in diesem einen Kofaktor. Di# dele-
vanten Komponenten einer Konfiguration lassen sich in der folgenden Weise vereinfacht
schreiben: Bezeichng, z4, ..., z,) eine Konfiguration, wobei der Wert der Zustands-
variablen fir den Ring istRingi) undz, .. ., z,, die Werte der jeweils aktiven Uhren der

SDa der Analyseaufwand bei den existierenden Werkzeugen aufgrund der Datenstrukturen und Algo-
rithmen fir nahezu alle Modelle exponentiell ode&rster wachst, waren bisher auf bestimmte Modelle
bezogene KomplexXatsabsctzungen in der Literatur nicht relevant.
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Stationen, . . ., n bezeichnen. & diei-te Station sind jeweils zwei Uhren aktiv#* mif3t

die Zeit seit dem Empfangen des Tokens in der letzten Rundeffidnif3t die Zeit seit
dem Empfangen des Tokens in der aktuellbsertragungsphase. Dann gilt die folgende
Abhangigkeit:

rM > p g > >, > > > g > At

D. h. nachdem eine Station das Token empfangen hat, ist die AN gerade
zuriickgesetzt worden und hat den kleinsten Viltrhaupt. AuRerdem hat die Uk,

die die Zeit seit dem Empfangen des Tokens in der letzten Runde mif3t, @iétegiZeit-
wert Uberhaupt. Damit ist eine Aldimgigkeit zwischen je zwei benachbarten Stationen
gegeben.

Diese Ablangigkeit wirkt sich zweimal auf die BDD-@GRe aus: Sei die Anzahl der
Kofaktoren im BDD an der Position unmittelbar vor der ersten Variable der Staben
trachtet. Dann muflif jeden Wert der aktiven Uhr der vorherigen Statiefi ein Kofaktor
existieren, um die "kleiner-als”-Beziehung zur Vargyer-Station ausidcken zu bnnen.
Aulerdem rissen orthogonal dazu alle Werte der aktiven Uhr der Station 1 in Kofakto-
ren ‘durchgereicht’ werden, um die '@er-als”-Beziehung der Stationzur Stationl
auszudiicken.

Damit existieren im BDD in der Ebene vor der ersten Variablen der Stagare An-
zahl von Kofaktoren au®(n?). Durch Kombination mit der Tiefe folgt die Behauptung.

Anzahl Sender 2 4 6 8 10 12 14 16
Anz. Konfigurationen 106 | 2420 | 48330 | 903784 | 1.6-107 | 2.9-10% | 5.0-10° | 8.5-10%
Uppaal 0.01| 0.03 0.16 1.42 18.2 279 4530 >7200
Rabbit, Laufzeit 0.04| 0.25 0.99 4.20 114 26.9 49.8 142
Rabbit, BDD-GbRe | 350 | 4211 | 18501| 64505| 151737| 305523| 501305 993673

Tabelle 5.5: Laufzeit und Speicherbedaif tlie Berechnung aller erreichbaren Konfigu-
rationen beim Modell des FDDI-Protokolls.

Dieses Ergebnis konnte mit dem Werkzeug Rabbit experimentell nachgewiesen wer-
den. Tabell¢ 5]5 gibt die Mefgf8en der Verifikation in Ablingigkeit der Anzahl beteilig-
ter Sender (erste Zeile) an. In der zweiten Zeile ist die Anzahl der in der Erreichbarkeits-
menge enthaltenen Konfigurationen autdet. Die von Uppaal beitigte Analysezeit ist
in der dritten Zeile enthalten.Uf die Experimente mit Rabbit wurden die Laufzeiten der
Full-set-Berechnung unter Verwendung der vereinigten Transitionsrelation in der vierten
Zeile aufgelistet. Die Anzahl der BDD-Knoten zur Speicherung der Erreichbarkeitsmenge
geht aus der letzten Zeile hervor. In den MelRergebnissen spiegelt sich fast exakt die poly-
nomielle Ablangigkeit vierten Grades wieder: Eine Verdopplung der Anzahl der Sender
fuhrt zu einer 16fachen Anzahl an BDD-Knoten in der Erreichbarkeitsmenge. O

5.4.25 CSMA/CD-Protokoll

In einem Boadcast-Netzwerk mit einem Multi-Access-Medium stellt sich das Problem,
nach welchem Schema die Erlaubnis zum Zugriff auf das Medium erteilt werden soll,
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wenn mehrere Sender-Stationen Daibertragen wollen. Einedsung fir dieses Problem
stellt das Protokoll CSMA/CD (Carrier Sense, Multiple-Access with Collision Detection)
dar (vgl. [Tan89)).

Wenn ein Sender Dateibermitteln nidchte, fragt er das Medium, ob es gerade von
einem anderen Sendsiirfeine Ubertragung benutzt wird. Wenn nicht, kann der Sen-
der mit derUbertragung beginnen. Wird festgestellt, daR das Medium gerade von einem
anderen Sender benutzt wird, muld der Sender eine gewisse Zeitspanne warten und die
Ubertragung erneut versuchen. Beginnen mehrere Sender nahezu gleichzeitig mit der Da-
teniibertragung, dann tritt eine Kollision auf. Alle Sender erkennen dies und brechen die
Ubertragung ab. Nach einer zlifg gewahlten Wartezeit kann erneut der Zugriff auf das
Medium versucht werden.

x>0
#end, #busy,

Abbildung 5.30: Modell @ir diei-te Sender-Station im CSMA/CD-Protokoll.

Das Gesamtmodellif dieses Beispiel besteht aus einem Medium und einer Anzahl
von Sendern. Der Automaiif das Medium ist in Abbildung 5.29 dargestellt. Im Modell
existieren @ir jeden Senderdie Signaléegin;, end; undbusy; fir die oben beschriebene
Kommunikation mit dem Medium. Zum Melden einer Kollision existiert ein gemeinsa-
mes Signakd, d. h.cd ist ein globales Signalif alle Sender und das Medium. In der
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Anz. Sender 2 4 8 16 32 64 128 256

Anz. Konfig. 71 | 3471 | 4.2-10° | 3.4-10'2 | 1.2-10%* | 7.9-10% | 1.3.10%2 | 3.2-10'%7
Uppaal 0.01| 0.03| >7200
Uppaal, Appr.| 0.01 | 0.02 2.02 >7200
Kronos, Appr.| 0.04| 2.65| >7200
RED, Wang | 0.05| 0.28 5.88 >7200

Rabbit, Zeit | 0.03| 0.09 0.49 2.58 13.1 60.2 349 2160
ReachSet 99 | 309 729 1569 3249 6609 13329 23460
TransRel 425 | 1605 6245 24645 97925| 390405| 1559045| 6231045

Tabelle 5.6: Laufzeit zur Berechnung aller erreichbaren Konfiguratioinedas Modell
des CSMA/CD-Protokolls.

Wartephase befindet sich der Automat im Zustarid Von dort aus kann der Automat
mit der Markebegin; synchronisieren, falls der Sendedas Medium benutzen @chte.
Nach einer gewissen Zeitspanéfir das Propagiereiber das Netzwerk) kann das Me-
dium die Abfragen anderer Sender durch Synchronisatioasiy; fir denj-ten Sender
beantworten. Die Zeit wird gemessen durch die WhrBeginnt der Sendef vor dem
Verstreichen dieser Zeitspanne mit désertragung, wobei sich das Medium wegen des
i-ten Senders bereits im Zustafdnsm befindet, dann geht das Medium in den Zustand
Cd Uber und alle Sender erhalten das Sigmdiir eine Kollision.

Jeder Sender ist durch einen Automaten modelliert worden (siehe Abbjldung 5.30 auf
der vorherigen Seite). Solange sich ein Sender im Zusidadaufhalt, kann er belie-
big cd-Signale empfangen, ohne seinen Zustand zandgrn. Mchte der Sender Daten
ubertragen, wechselt er in den Zustagwhd. Durch die Invariante des Zustan8snd
wird erzwungen, dafd unmittelbar nach Betreten des Zustands irégésten Zustand ge-
wechselt wird. Ist das Medium gerade nicht beédtigt und kann mit dem Signakgin;
synchronisieren, dann wechseln Sender und Medium gemeinsam in der Zusizsml.
Hier kann der Sender eine Zeit lang (begrenzt durch die Konstgribatenubertragen.
Die Zeit wird von der Uhrr; gemessen. Mit dem Signahd; gibt der Sender nach been-
digterUbertragung das Medium wieder frei. Betritt jedoch innerhalb einer gewissen Zeit-
spannes (Propagierzeit) ein weiterer Sender den Zustamtdsm oder war bereits kurz
vorher ein anderer Sender in diesem Zustand, dann erhalten alle SendéiSigsal und
gehenliber in den Zustan@d. Von dort aus kann jeweils nach einer Zeit von maxigwal
Einheiten der Zugriff auf das Medium erneut versucht werden.

Tabelld 5.6 gibt die MeRergebnisse der Experimente mit diesem Modell wieder. In der
ersten Zeile sind wieder verschiedene Anzahlen der Sender-Prozesse angegeben, um die
das Modell skaliert wurde. Die zweite Zeile beinhaltet die Anzahl der in der Erreichbar-
keitsmenge refsentierten Konfigurationen. Die folgenden drei Zeilen geben die Lauf-
zeiten fir die Werkzeuge Uppaal und Kronos an, wobei die iaking 'Appr. auf die
Verwendung der konvexenite hinweist. Uppaal ohne Approximation kann das Modell
mit bis zu 7 Sendern in 285 Sekunden verifizieren. Mit Approximation ist dehste
erreichbare Wert 12 Sender in 323 Sekunden (nicht in der Tabelle enthaltene Zwischen-
werte Uir Uppaal mit Approximation: 9 Sender 6.28 s, 10 Sender 19.6 s, 11 Sender 72.7 s,
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12 Sender 323 s). Kronos kann mit Approximation bis zu 7 Sender-Prozesse in 1910 s
verifizieren.

Fur das ebenfalls auf BDD-Techniken basierende Werkzeug RED 3.1 von Farn Wang
stehen die Laufzeit-Ergebnisse in der sechsten Zeile. ODHd@wvon diesem Werkzeug
handhabbare Modell erdht 13 Sender und kann in einer Zeit von 2390 s verifiziert wer-
den. Selbst diese Mel3reihe weist einen exponentiellen Analyseaufwand amdigkeit
von der Anzahl der Sender auf.

Fur die eigene Implementierung Rabbit wurde die Laufzeit zur Berechnung der Er-
reichbarkeitsmenge in der siebenten Zeile alifgdf In den letzten beiden Zeilen sind
die GlRen der Erreichbarkeitsmenge (ReachSet) und die Transitionsrelation (TransRel)
in BDD-Knoten angegeben.

Bei der Verifikation mit Rabbit tritt folgender Effekt auf: Die &iBe des BDDsiir die
Erreichbarkeitsmengeachstlinear mit der Anzahl der beteiligten Sender, weil die Sen-
der voneinander unaBhgig sind und nur vom Medium alhgen. Wie aus der vorletzten
Zeile der Tabelle ersichtlich, verdoppelt sich diedGe des resentierenden BDDs bei
Verdopplung der Anzahl der Sender. Dennoch ist derdie Berechnung der Erreich-
barkeitsmenge erforderlich&eitaufwand nicht linear Die Ursache liegt in der Transi-
tionsrelation. In der vorliegenden Implementierurigmiken die Transitionsrelationetrf
unterschiedliche Signale nichvihrendder Konstruktion der Transitionsrelation vereinigt
werden. Da in diesem Modell die Anzahl der Signale linear von der Anzahl der beteiligten
Sender abaingt, ist zur Speicherung der Transitionsrelation ein quadratischer Aufwand er-
forderlich, der sich in der Gesamt-Laufzeit widerspiegelt, und Zvie@rwiegend bei der
Berechnung der Transitionsrelation.
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5.5 Zusammenfassung

Der wichtigste Beitrag ist die Effizienzverbesserung bei der Verifikation von Realzeit-
Systemen auf der Basis der Timed Automata. Deshalb wird ein Performancevergleich
mit den besten veiligbaren Werkzeugen durchgéft, wobei versucht worden isijif die
Fremdwerkzeuge jeweils digigstigsten Parameter zu finden (z. B. Approximation bei
Uppaal und Kronos).

Das Werkzeug Rabbit liefert wesentlich bessere Performance-Resultate als alle ver-
gleichbaren Model-Checking-Werkzeugde fTimed Automata. Dabei wurde nicht nach
Modellen gesucht, dielif das hier vorgestellte Werkzeug besondemsgig sind. Viel-
mehr wurden solche Modelle verifiziert, die von den Entwicklern anderer Werkzeuge zur
Prasentation ihrer Forschungsergebnisse verwendet wurden. Die Leistung der hier vorge-
stellten Konzepte liegt nicht in der marginalen Verbesserung der Perforﬁmmmlern
in einer Verbesserung der Analyse-Kompléakeiniger Beispiel-Modelle von exponentiell
auf polynomiell. Die meisten der behandelten Beispiélerien mit polynomiellem Zeit-
und Speicherplatz-Aufwand analysiert werden. Damit ist die Implementierung Rabbit der
Forderung aus Kapit¢l 1 nach einem effizienten Werkzeug zur Verifikation auch grofRer
Systeme gerecht geworden (Forderiphg 3 auf $ejte 17).

6Beitrag von Frits Vaandrager zur Mailing-Liste CONCURRENCY (Aug. 2000): "At a recent meeting
of the Dutch Association for Theoretical Computer Science, Amir Pnueli gave an overview talk on model
checking. He concluded his talk with a transparency stating something like 'The future of model checking
is bright’. During the lunch break following Pnueli’s talk, Willem Paul de Roever (always good for some
provocative statements) argued that Pnueli was dead wrong. According to Willem Paul model checking is
almost dead: 'The key people in the area agree that there are no major breakthroughs to be expected but only
minor improvements. Model checking has just not become what people hoped it would be.””
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Kapitel 6

Fallstudie Fertigungsanlage

Die bisher in den einzelnen Kapiteln vorgestellten Beispiele sind geeignet, um einige Mo-
dellierungsaspekte einfach zu illustrieren. Einige besondere Eigenschaften bei der Analy-
se lbnnen betont und Performance-Vergleiche mit anderen Werkzeug-Implementierungen
durchgeiihrt werden. Diese sogenannten Performance-Benchmarks haben einen entschei-
denden Nachteil: Sie sind aus vielen kleinen Komponenten zusammengesetzt, die zum Er-
reichen der Performancegrenzen notwendige Modiglgwird dadurch erreicht, dal3 die
Anzahl der beteiligten Prozesse bzw. Komponenten skaliert wird. Dadurch weisen diese
Modelle meist eine einfache Struktur auf. Dies wird damit gerechtfertigt, daf3 einerseits
grof3e Modelle mit vielen Variablen und Zasten bedtigt werden und andererseits der
Modellierungsaufwand bestimmte Grenzen nigbhérschreiten soll.

Aus diesem Grund wird hier die Modellierung und Verifikation einer realen Fer-
tigungsanlage beschrieben, die andGe und Komplexdét die bisher in der Literatur
erwahnten Fallstudien im Bereich der auf Timed Automata basierenden Verifikation
ubertrifft. Die durchgdihrte Fallstudie soll belegen, dal? die in dieser Arbeit vorgeschla-
genen Konzepte und Ergebnisse auch auf grof3e Systeme angewendet vignalem, k
nicht nur auf sogenannte Benchmark-Beispiele. Das Projekt zum Entwickeln des for-
malen Modells nahm mehrere Monate in Anspruch und erforderte nicht nur das Anwen-
den der formalen Modellierungstechnik, sondernidarhinaus auch softwaretechnische
Uberlegungen, wie es beim "Programmieren im GroRen” erforderlich ist. Die hier vorge-
stellte Fertigungsanlage ist vom Anlagentyp her der in der KORSO-Fallstudie von Lewer-
entz und Lindner verwendeten Produktionszahalich [LL9I5].

Nach einigen Austhrungeniber die Ablangigkeiten zwischen Prozel3-Phasen und
Ergebnis-Dokumenten wird die Fertigungsanlage beschrieben. Es witthdidf auf die
Beschreibung des Systems als CTA-Modell eingegangen. Das Modell wird in physische
Umgebung, Steuerung und Ablaufprogramm des Wadkst gegliedert. In der physischen
Umgebung werden die Annahméber die Hardware fixiert. Steuerung mit Ablaufpro-
gramm sind die Teile,ifr die in der Praxis ein Software-Programm entwickelt werden
wirde. Es wird eirlUberblickilber die Struktur und die verwendeten Modellierungskon-
zepte gegeben. Da das Modell der Fertigungsanlage in dieser Arbeit wegen des enormen
Umfangs nicht im Detail dargestellt werden kann, werden einige wichtige Komponenten
exemplarisch genauer eé&t. Die vom Werkzeug Rabbit angeboteneiddchkeiten tir

185
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die Spezifikation und Verifikation werden in einigen Beispiel-Analysen gezeigt. Dabei
wird nicht nur auf Erreichbarkeitsanalyse, sondern auch auf Spezifikation mittels abstrak-
ter Modelle und Verfeinerungsanalyse eingegangen.

6.1 Vorbetrachtungen: Dokumente und Prozel3-Phasen

Auch wenn sich diese Arbeit nicht mit der Untersuchung von formale Methoden integrie-
renden Entwicklungsprozessen beitigt, mufd auf ein Minimum an Organisation der
verschiedenen Arbeitsschritte bei der Erzeugung und Analyse eines so grof3en Systems
zuruckgegriffen werden. Ein Proze3modell ist auch notwendig, um die Zusanamgah
besser darstellen und Ahife einordnen zudnnen. Giandlich untersuchte und verfeiner-

te Ansatze zur Definition von ProzeBmodellen sind in [SM97] zu finden, [EI8] bietet
einenUberblickiiber das KORSYS-Projekt, in dem u. a. formale Methoden ufitzestde
Prozel3modelle behandelt worden sind.

_— » ) Sicherheits-
anforderungen
Legende:
Y abstraktes
CTA - Modell
Q ProzeRl
\ \ D Dokument
: CTA-
Verfeinerung) —* Spezifikation . CTA - Modell
ﬂ / —> "produziert"
\ Y Anal ! |
o : nalyse-
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Code-
erzeugung

Abbildung 6.1: Relevante Dokumente und ihre Entstehung im Entwicklungsprozel3.

"entsteht aus"

Reihenfolge des
ersten Eintretens

Steuerungs-
Software

D <=

Abbildung/6.] zeigt einen solcheniglichen Entwicklungsprozef3, der eine grobe Ori-
entierung beim Entwickeln von Steuerungssoftwaresingebettete Realzeit-Systeme mit
dem hier beschriebenen Formalismus liefert. Der Prozel3 zur Entwicklung einer Steue-
rung wird zurachst unterteilt in die Schritte Modellbildung, Verifikation, Erzeugung des
lauffahigen Programms, wobei die Modellbildung aus Analyse, Entwurf und Verfeine-
rung besteht. Die Pfeile zwischen den Phasen auf der linken Seite der Abbildung deuten
die Reihenfolge des ersten Eintretens in die jeweilige Phase an, d. h. eine Folgephase
berbtigt Arbeitsergebnisse aus einer vorherigen Phase. Die Arbeitsergebnisse sind durch
das Dokumentensymbol horizontal der Phase zugeordnet, in der sie entstehen. Die Pfei-
le zwischen den Dokumenten zeigen deren @idigkeiten untereinander. Dies bedeutet
nicht, dafstrengnach einem Wasserfall-Modell vorgegangen werden muf3. Iterationen der
friuheren Phasen und zyklisches Vorgehen sind notwendig uricheoht.
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In derAnalysephasewnerden fir ein geplantes System die Anforderungen bzw. Eigen-
schaften, die &hrend des Entwicklungsprozesses beachtet werden sollen und die letztend-
lich verifiziert werden riissen, ndlfrlichsprachlich definiert. Dabei darf nur auf die Hard-
warekomponenten Bezug genommen werden, da die Architektur der Software-Steuerung
noch nicht bekannt ist. Die Eigenschaften beziehen sich dabei also auf die Wechselwir-
kung der Hardwarekomponenten untereinander, auf die Wirkung der Komponenten auf
das zu bearbeitende Werlsk und auf die Sicherheitsanforderungen des Menschen als
Bediener der Anlage.

Die Entwurfsphasedient der Modellbildung auf hoher Ebene, es wird die Architektur
des Modells festgelegt. Die Hauptkomponenten des Systems werden identifiziert und in
das Modell abgebildet. Auch die Interaktionen der Komponenten untereinander und die
Schnittstellen der Komponenten sowie die grundlegende hierarchische Strukturierung des
Modells werden definiert. Meist wird in diesem Stadium des Modells die Zeit noch nicht
beriicksichtigt, d. h. es wird zwthst ein reaktives System modelliert. Das Arbeitsergeb-
nis dieser Phase ist ein abstraktes CTA-Modell, welches alle Architektur- und Entwurfs-
Entscheidungen beinhaltet.

\Von zentraler Bedeutung ist dierfeinerungsphase In dieser Phase werden zwei
unterschiedliche Entwicklungsaktiaien ausgéirt: Zum einen wird das CTA-Modell
aus der Entwurfsphase oder aus einer vorherigen Iteration der Verfeinerungsphase weiter-
entwickelt. Es werden alle noch fehlenden Details eiagetind bisher noch unwichtige
Komponenten implementiert. Falls bisher noch nicht geschehen, wird in dieser Phase
das Zeitverhalten der einzelnen Komponenten modelliert. Zum anderen wird die CTA-
Spezifikation, eine formale Definition aller Ziberpitifenden Eigenschaften des Modells,
erstellt. In dieser Version der Anforderungsspezifikation wird Bezug auf die einzelnen
Komponenten des CTA-Modells genommen, wobei beliebig tief auf die Details des Mo-
dells eingegangen werden kann und auch Komponenten der Steuerung adressiert werden
konnen. Am Ende einer Iteration dieser Phase steht als Arbeitsergebnis ein Paar von CTA-
Spezifikation und CTA-Modell zur Veilgung. Es ist also grundizlich darauf zu achten,
daf3 nach dieser Phase Spezifikation und Modell zusammen passen. Je nach Maelellgr
und Grobheit der Verfeinerungsschritte sind mehrere Iterationen der Verfeinerungsphase
notwendig.

Die eigentliche formale Verifikation erfolgt in d&ferifikationsphase Das vollauto-
matische Analyse-Werkzeligperpiift, ob das CTA-Modell alle in der CTA-Spezifikation
aufgefihrten Eigenschaften éiift. Dabei entsteht als Dokument eine Sammlung von Ana-
lyseresultaten, die von beliebigen imperativen Analyseanweisungen berechnet werden und
daher von der Aussage "Eigenschafiditf bzw. "Eigenschatft verletzt” bis hin zu detail-
lierten Informationeriuiber die berechneten Konfigurationen reichénnen.

Ein wesentliches Problem bei der auf formale Verifikation geétn Softwareent-
wicklung besteht darin, dal3 die Verifikation des Modells weitgr das letztendlich in
das eingebettete System eingebaute Steuerungsprogramm aussagt, da bei der Implemen-
tierung des Steuerungsprogramms Fehler eingebracht webdeek. Diese manuell pro-
grammierte Steuerung mufd gruatdich ausiihrlich mit herltommlichen Methoden ge-
testet werden. In der Phase devdeerzeugungwird fur den Teil des Modells, der die
Steuerung modelliert, ein auigfrbares Programm generiert. Ist der Generator fehlerfrei,
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der aus dem Steuerungsmodell das Steuerungsprogramm erzeugt, dann kann angenom-
men werden, dald das generierte Programm auch korrekt bzgl. der Spezifikation ist, falls
das Modell korrekt bzgl. der Spezifikation war. Der Einsatz einer solchen Generierung
von austihrbarem Code ist in zweierlei Hinsicht lohnenswert. Einerseit$tigindas
sorghltige Sicherstellen der Korrektheit débersetzers weniger Zeit als das Sicherstellen

der Korrektheit des Steuerungsprogrammes, da dieses sl&gist als der Codegenerator
selbst. Andererseits gagt es, die Korrektheit des Generators einmal zu zeigéahyend

die Korrektheit des manuell erzeugten Steuerungsprogrammes bei jeder neuen Steuerung
nachgewiesen werden muf3.

6.2 Von der Ideelber das Modell zum Programm

In diesem Abschnitt werden einige in diesem Projekt angenommene Leitgedanken zur
Modell-Bildung und zu den Beziehungen der verschiedenen Entwicklungsstadien des Mo-
dells zueinander wiedergegeben. Wie im Abschniti 6.1 unter dem Gesichtspunkt der
Prozel3- und Dokumentenabfolge bereits angedeutet, arbeitet der Entwickler mit Beschrei-
bungen des Steuerungsprogrammes auf vielen verschiedenen Ebenen. Abbildung 6.2 auf
der rachsten Seite zeigt eine Abfolge von Systembeschreibungen der wichtigsten vier Ebe-
nen.

Aus denUberlegungen zu den Aufgaben des Systems entstehhafoederungsdefi-
nition. Diese wird meist von Fachexperten, d. h. von Leuten aus dem Anwendungsbereich
des Systems (Kunden), in faichsprachlicher Form verfal3t und von den Entwicklern
haufig als "schwammig” bewertet.

In Analysen entwickelt das Softwareentwicklungsteam ein klares Bild davon, was ge-
nau vom fertigen System erwartet wird. Als Ergebnis dieser Phase entsteht eine formal
verfal3te und damit pziseSpezifikation der Eigenschaften des Systems (formalisierte
Anforderungsbeschreibung). Dabei wirduiig eine Temporal-Logik verwendet, wobei
sich die Formeln nur auf die physische Umgebung der Steuerung beziehen sollten, da
die Steuerung selbst noch nicht, auch noch nicht als Modell, existiert. Dieser Prozel3 der
Formalisierung findet, al@mgig davon, wie abstrakt er gehalten wird, entweder in der
Analysephase oder in der Verfeinerungsphase statt. Hier wird bereits der erste Vorteil
der Anwendung formaler Methoden deutlich: durch da@zjge Formulieren entdeckt der
Entwickler Licken in seinem Verahdnis oder zu Widerspchen fihrende Interpretati-
onsfehler, die bereits jetzt durctuBkfragen an die Fachexperten gakiwerden Bnnen
und sonst erst in einer gferen Phase explizit gewordeiren.

Im nachsten Schritt wird das eigentliche formalodell entwickelt. Das System-
Modell entfalt ein Teil-Modell zur Definition des Aufbaus und des Verhaltens der Steue-
rung (Steuerungsmodell) sowie ein Umgebungsmodell, welches alle Anndieedie
physische Umgebung der Steuerung festgelegt. Zur Notation des Modells werden z. B. zu-
standsbasierte Formalismen wie Petrinetze oder Automaten verwendet (Biichat-
med Automata). Die neue, weniger abstrakte Beschreibung des Systems stellt eine Ver-
feinerung der Spezifikation des Systems dar. Die Korrektheit des Modellglogz der
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Abbildung 6.2: Systembeschreibungen auf verschiedenen Ebenen.

Spezifikation kann durch Model-Checking nachgewiesen werden, d. h. es werden alle in
der Spezifikation festgelegten Eigenschaften am Modellidgepr

Da ein gefigend detailliertes Modell meist nicht in einem Schritt entwickelt werden
kann, sind evtl. weitere Verfeinerungsschritte notwendig. Dabei wircddpelich eine der
beiden folgenden Vorgehensweisen géit:

e Es werden in einem iterativen Prozel3 weitere schrittweise Verfeinerungen des Mo-
dells vorgenommen. Ist der géwschte Detaillierungsgrad erreicht, werden mit-
tels Erreichbarkeitsanalyse alle geforderten Eigenschaften nachgewiesen. Der of-
fensichtliche Nachteil dieser Strategie ist das schnell unpraktikabel grof3 werdende
Modell, was zur Folge hat, daf3 bestimmte Analysen nicht meiglich sind.

e Sobald im Modell getagend Details vorhanden sind, um eine Eigenschaft zu ve-
rifizieren, wird diese Eigenschaft des Modells bewiesen. Bei allen weiteren Ver-
feinerungsschritten wird nach Vollendung eines bestimmten Zwischen- bzw. des
Endstadiums bewiesen, daf} die neue, detailliertere Version des Modells (oder ei-
nes Teilmodellsiir eine Komponente) eine Verfeinerung des korrespondierenden
Modells der abstrakteren Version ist. Diese Art der schrittweisen Verfeinerung wird
eigenschaftserhaltende Verfeinerungstransformagiemannt.

Um letztendlich eine aushrbare Steuerung zu erhalten, muf im letzten Schritt aus
dem Teil des Systemmodells, welches das Steuerungsprogramm modellieRroein
gramm erzeugt werden. Dabei mul3 das im Modell der Steuerung modellierte und als
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korrekt bewiesene Verhalten der Steuerung als "Software” in einer Programmiersprache
implementiert werden. Dabei kommt es nochmals zu einer Verfeinerung durch viele im
Modell nicht beticksichtigte technische Details sowie evtl. durch das@sah konzeptu-

eller Abstraktionen (z. B. Nicht-Determinismus). Ein zugésdiger und in der Software-
technik weitgehend angestrebter Ansatz ist hier die automatische Codeerzeugung. Dabei
wird die manuelle Programmierarbeit der Entwickler auf ein Minimum (z. B. Schnittstel-
len zu Funktionsaufrufen der Hardwaresteuerung) reduziert.

6.3 Beschreibung der Fertigungsanlage und ihrer Anfor-
derungen

Fur Zwecke der Lehre und Forschung wurde am Lehrstuhl Software-Systemtechnik der
BTU Cottbus das Fischertechnik-Modell einer Produktionsanlage errichtet (siehe Abbil-
dung[6.8). Im folgenden werden einigér fdie Modell-Bildung erforderliche Informatio-

nen zu diesem Beispiel-System angegeben.

Abbildung 6.3: Fischertechnik-Modell einer Fertigungsanlage.

6.3.1 Uberblick

Der schematische Aufbau dieser Anlage wird in Abbildung 6.4 auf dehsten Seite dar-
gestellt. Als Grundkomponentéifden Transport der Werkstke innerhalb der Anlage
stehen Transporéimder zur Veifigung, die ein Werk8&ck ringformig an allen Bearbel-
tungsstationen vorbeifiren lonnen. Soll ein Werkgtck bearbeitet werden, mufl3 es vor
der entsprechenden Bearbeitungsmaschine positioniert werden.

Fur die Bearbeitung mehrerer Werliske steht ein Werkétk-Lager bereit, aus dem
bei Bedarf neue Werkigtke in den "Produktionsprozel3” geholt werdémken. Das La-
ger kann die Anlage auch mit mehreren Weilk&en gleichzeitig begtken, die mit den
Bandern beliebig bewegt werdeirknen. Es gibt keine vorgeschriebene Transportrich-
tung; die Werkdicke kKnnen prinzipiell im oder entgegen dem Uhrzeigersinn bewegt
werden. Die Bearbeitung der Werliske wird von mehreren Maschinen durchget
(Presse, Bohrmaschine,dse, Multiwerkzeug-Maschine).



BESCHREIBUNG DER FERTIGUNGSANLAGE 191

B4

B3

8]
B32

B5

B31

=}

Maschine3 (M3) Drehtischl (TT1)

—— Lager (B)

B1

. i Maschine4 (M4)

=]
B2 1 B12

Bl
1

B10
B102
O

1
B5
BIO 1
B52 g
B6 1 B62 BS 2
n n

Schieberl (P1)

0

nBS 1
L B6 B7 B8 ”
R Schiebetisch (T)
EK Maschinel (M1)
Schieber2 (P2)
Drehtisch2 (TT2)
Maschine2 (M2)

Die Sensoren sindber eine entsprechende Pegelanpassung direkt an die Parallelports

Abbildung 6.4: Schematischer Aufbau der Fertigungsanlage.

eines PCsi(ber I/O-Karten) angeschlossen. Die Ansteuerung der Motoren eiftodgtex-
terne Schaltungeruf die Stromverstrkung und Laufrichtungsumkehr (Umpolung). Die
Anlage umfal3t 28 Motoren und 44 Sensoren.

6.3.2 Komponenten

Forderbander. Ein Forderband besteht aus dem eigentlichénderband, welches durch

einen Motor bewegt werden kann, und aus Sensoren, mit denen die Position eines sich
auf dem Band befindlichen Werksiks festgestellt werden kann. Nach den Aufgaben des

Forderbandes und der Sensoranordnung wird unterschieden in

e Transportt@nder mit jeweils einem Sensor am Anfang und am Ende des Bandes,

die es ermglichen, denubergebenden Anlagenteil mitzuteilen, dal? das Weckst
tubernommen worden ist,

e Bearbeitungsndermit einem Sensor in der Mitte des Bandes, der dazu dient, das

Werkstick fur die zu bedienende Maschine zu positionieren,

e kurze Bander ohne Sensoriir das Weitertransportieren oder das Auswerfen der
Werksticke an den Ecken der Anlage, an denen keine Drehtische vorhanden sind.
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Drehtische Ein Drehtisch ist eine drehbare Plattform, in das einderband integriert
ist. Die Plattform kann mit Hilfe eines Motors nach links oder rechts gedreht werden. Mit
Hilfe zweier Sensoren kann festgestellt werden, in welcher Endposition sich die Plattform
momentan befindet. Da®Fderband kann mit Hilfe eines weiteren Motors bewegt werden.
Um feststellen zu &innen, ob sich ein Werlistk auf dem Brderband befindet, steht ein
weiterer Sensor in der Mitte der Plattform zur \egting.

Bearbeitungsmaschinem der Anlage kommen Maschinen der folgenden Typen zum
Einsatz: Bohrmaschine, Pressease. Allen Maschinen ist gemeinsam, dald sie einen
Arbeitskopf haben, der mit Hilfe eines Motors gehoben und gesenkt werden kann. In
welcher Endposition er sich befindet, kann durch zwei Sensoren der Maschine ermittelt
werden. Ein Sensor ist aktiviert, wenn sich der Arbeitskopf in seiner Ausgangsposition
(oben) befindet, und der andere, wenn sich der Kopf in seiner untersten Position befindet.

Schieber.Ein Schieber besteht aus einem ausfahrbarem Arm, der das WMekain
sich wegschieben kann. Dieser Arm wird mit Hilfe eines Motors ausgefahren und ein-
gezogen. Durch zwei Sensoren wird ermittelt, in welcher Position sich der Arm gerade
befindet. Ein Sensor ist aktiviert, wenn sich der Arm in seiner Ausgangsposition (eingezo-
gen) befindet, der andere, wenn der Arm valtgtig ausgefahren ist. Ein weiterer Sensor
am Ende des Armes kann feststellen, ob sich ein Wackstor dem Schieber befindet
oder nicht.

SchiebetischDer Schiebetisch besteht aus einer Plattform, die nach links oder rechts
bewegt werden kann.UF die Steuerung steht ein Motor zur Méglung, der die Plattform
nach links bzw. rechts bewegen kann. Zur Kontrolle der Position des Tisches befinden sich
am rechten und linken Ende je ein Sensor.

Werkstick-Lager. Vor Beginn der Bearbeitung der Werkiske durch die Fertigungs-
anlage befinden sich alle Werkiske im Lager, wo sig@lbereinander eingestapelt sind.
Durch eine Kette mit einem Mitnehmer kann ein Wetkstaus dem Lager heraus auf den
Drehtisch 1 bejrdert werden.

6.3.3 Typischer Fertigungsablauf

Im folgenden wird ein raglicher, typischer Fertigungsablauf geschildert, bei dem die
Werksticke entgegen dem Uhrzeigersinn durch die Anlage transportiert werden:

e Das Werksiick (Rohteil) wird dem Lager entnommen.

e Sollte sich der (freie) Drehtisch 1 vor dem Band 10 befinden, wird er durch eine
90°-Drehung entgegen dem Uhrzeigersinn vor das Lager gedreht. (Das Lager und
das Band 10 sind Konkurrenten bzgl. des Drehtisches 1.)

e Wenn der Drehtisch vor dem Lager steht und freiigternimmt er das Werkistk
aus dem Lager.

e Der Drehtisch 1 befrdert das Werksick auf das Band 1, falls dieses frei ist. (Falls
der Drehtisch ein Teil aus dem Lag@ernommen hat und auf das Band 1 warten
muf3, blockiert er auch das Band 10.)



BESCHREIBUNG DER FERTIGUNGSANLAGE 193

e Das Band 1 beéfrdert das Werksick zum Band 2. Sollte das Band 2 belegt sein,
wird am zweiten Sensor des Bandes gewartet.

e Das Band 2 befrdert das Werksick zur Bandmitte undddt dort an.
e Die Maschine 3 bearbeitet das Werlksk.

e Ist die Maschine 3 nach erfolgter Bearbeitung wieder in ihrer Ausgangsposition
angekommen, wird das Werksk vom Band 2 auf das Band 3 transportiert, sobald
dieses frei ist.

e Das Band 3 befrdert das Werksick zum Band 4, sollte das Band 4 belegt sein,
wird am zweiten Sensor von Band 3 gewartet,

e Das Band 4 befrdert das Werksick nach gleichem Prinzipber Band 5 zum Dreh-
tisch 2. Sollte der Drehtisch 2 belegt sein oder nicht vor dem Band 5 stehen, wird
am zweiten Sensor gewartet.

e Istder Drehtisch leer und steht vor dem Band 6, wird er durch eird®€hung mit
dem Uhrzeigersinn vor das Band 5 gedreht.

e Der Drehtisch 2 nimmt das Werkstk vom Band 5 auf, bewegt es bis zu seinem
Bandsensor und vollhrt danach eine 98Drehung entgegen dem Uhrzeigersinn.

e Wenn das Band 6 frei istadlt der Drehtisch das Werlkgtik dort ab.

e Das Band 6 befrdert das Werksick zum Band 7, sollte jedoch das Band 7 oder der
Schiebetisch belegt sein, wird am zweiten Sensor von Band 6 gewartet.

e Sind Schiebetisch und Band 7 frei, bedert das Band 7 das Werksk vor den
Schieber 1 und &t dort an. (Band 7 und der Schiebetisch haben keinen eigenen
Sensor zur Erfassung, ob sich ein Teil auf ihnen befindet. Dies kann nur durch den
Sensoren von Schieber 1 oder durch den Zustand der Steuerung festgestellt werden.)

e Der Schieber 1 bétdert das Werksick auf den Schiebetisch, wenn dieser sich in
der rechten Endlage befindet.

e Sobald der Schieber 1 wieder seine Ausgangsstellung erreicht hat, bewegt sich der
Schiebetisch mit dem Werkstk nach links.

e st der Schiebetisch mit dem Werkisk am linken Endschalter angekommen, bear-
beitet die Maschine 2 das Werksk.

e Sobald die Maschine 2 wieder die Ausgangsstellung erreicht hat, bewegt sich der
Schiebetisch mit dem Werkgtk nach rechts.

e Ist der Schiebetisch mit dem Werlisk an der rechten Endlage angekommaeil3st
der Schieber 2 das Werkstk wieder auf das Band 7 Ziok.
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Wenn der Schieber 2 wieder seine Ausgangslage erreicht hat, bewegt sich der nun-
mehr leere Schiebetisch nach links.

Wenn der Schiebetisch links angekommen ist, wird das Wé&ckstom Schieber 1
wieder auf den Schiebetisch geschoben.

Ist der Schieber 1 wieder in seiner Ausgangslage angekommen, bewegt sich der
Schiebetisch mit dem Werkgtk nach rechts.

In der rechten Endstellung des Tisches bearbeitet die Maschine 1 dasiWfrkst

Sobald die Maschine 1 wieder die Ausgangsstellung erreicht hat, bewegt sich der
Schiebetisch mit dem Werksatk nach links.

Ist der Schiebetisch mit dem Werkisk an der linken Endlage angekommerd 3t
der Schieber 2 das Werkstk wieder auf das Band 7.

Wenn der Schieber 2 wieder seine Ausgangslage erreicht hat, bewegt sich der nun-
mehr leere Schiebetisch nach rechts, gleichzeitig bewegt das Band 7 dasiidlerkst
auf das Band 8, falls dieses frei ist.

Das Band 8 befrdert das Werksick zum Band 9. Sollte das Band 9 oder Band 10
belegt sein, wird am zweiten Sensor von Band 8 gewartet.

Das Band 9 beéfrdert das Werksick zum Band 10.

Das Band 10 béirdert das Werksick zum Drehtisch 1, sollte der Drehtisch 1 belegt
sein oder vor dem Lager stehen, wird am zweiten Sensor gewartet. (Hier kann auch
eine weitere Bearbeitung durch Maschine 4 erfolgen.)

Sollte der Drehtisch 1 vor dem Lager stehen, wird er durch eifeD®6hung mit
dem Uhrzeigersinn vor das Band 10 gedreht.

Der Drehtisch 1 nimmt das Werkatk vom Band 10 auf, stellt die Aktivierung und

die nachfolgende Deaktivierung des Bandsensors des Drehtisches fest und trans-
portiert das Werksick ab. Der Abtransport erfolgt durch Auswerfen gdgesr

Band 10.

Wahrend die Bnder 1 bis 6, die &xder 8 bis 10, der Drehtisch 2 und (mit Ein-
schiankungen) der Drehtisch bilig unablangig arbeiten, ist die Behandlung der Gruppe
Schieber 1 und Schieber 2, Schiebetisch, Machine 1 und Maschine 2 und das Band 10
komplex. Hier liegt eine streng sequentielle Abarbeitung vor.
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6.4 Modellierung

Die Entwicklung des Modellsiir dieses gil3ere, realistische System erfolgte entspre-
chend dem in Abschnitt 6.1 auf Sefite 186 vorgeschlagenen Prozemodell, indem nachein-
ander auf mehreren verschiedenen Abstraktionsebenen modelliert und jeweils eine Verfei-
nerung des vorhergehenden Modells entwickelt wurde. Im folgenden werden der Aufbau
des Modells edutert und einzelne Teil-Modelle genauer beschrieben. Dabei spielt der
modulare Aufbau durch das Verwenden verschiedener Hierarchieebenen eine besondere
Rolle.

Das im folgenden beschriebene Modell beinhaltet den Kreislauf eines \Wekkst
durch die Fertigungsanlage, in dem das Werkktaus dem Lager kommt, alle Trans-
porttander und Drehtische, sowie zwei Maschinen passieren muf3.

Um die Architektur des Modells zu erproben, wurde in der ersten Phase der Model-
lierung ein Modell fir eine fiktive, kleinere Fertigungsanlage mit vier Transpamtiern
und zwei Drehtischen, jedoch ohne Maschinen, entwickelt. Nachdem auf dieser Weise die
Komponentenstruktur und die Kommunikationsmechanismen erprobt worden sind, wur-
de das Modell der Fertigungsanlage durch das Hinzunehmen der restliénelerBund
Maschinen schrittweise vervolistdigt. Dabei wurde nach den gleichen Entwurfsprinzi-
pien gearbeitet, und es wurden methodische Experimente duithigeZ. B. wurden bei
der eigenschaftserhaltenden Verfeinerungstransformation einzelne Transformationsschrit-
te mittels Verfeinerungsanalyse verifiziert. In der letzten Phase der Modellierung, nach-
dem alle Komponenten und die Kommunikation zwischen ihnen fertig modelliert waren,
wurde damit begonnen, die Realzeit-Anforderungen einzubringen.

Das Modell besteht aus den folgenden drei Hauptkomponenten, die bereits auf der
obersten Abstraktionsschicht unterschieden werden:

Physische Umgebung:Die Hardware-Komponenten der Anlage stellen die physische
Umgebung dar, die von der Steuerung beeinflul3t werden soll. Das erwartete Verhal-
ten jeder Hardware-Komponente der Fertigungsanlage wird im physischen Modell
festgehalten.

Steuerung: Das Verhalten der Steuerung wird in einem separaten Modellteil modelliert.
In diesem Modell existiertifr bestimmte Einheiten der physischen Umgebung je
eine Beschreibung des angestrebten Steuerungsverhaltedse fKomponenten.
Das Steuerungsmodell bildet imapn Entwicklungsprozel3 die Grundlage flas
ausfihrbare Steuerungsprogramm.

Werkstuck: In einem dritten Modellteil wird die Position des zu bearbeitenden und in
der Anlage umlaufenden Werksks sowie die Bearbeitungszeit rapentiert, und
es wird der Steuerungsablauf programmiert, d. h. in welcher Weise das kst
durch die Anlageduft und von welchen Maschinen es bearbeitet wird.

Diese drei Teilmodelle werden in den folgenden Abschnittenidubkth erfutert.
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6.4.1 Modell der physischen Umgebung

Im Modell der physischen Umgebung werden die vorhandenen und zu steuernden
Hardware-Komponenten modelliert. Es definiert die Kommunikationsschnittstelle zur
Ansteuerung durch das Steuerungsmodell und legt das Verhalten der Komponenten fest,
d. h. alle Annahmefber das Verhalten der Umgebung der Steuerung.

ﬁhysical \

iPress
Machine3

iShort iTransport iWork iTransport iTurn iStore

Belt4 Belt3 Belt2 Belt1 Table1
iTransport iTransport iDrill

Belt5 Belt10 Machine4
iTurn iTransport iWork iTransport iShort

Table2 Belt6 Belt7 Belt8 Belt9

Abbildung 6.5: Physische Struktur der Fertigungsanlage.

In diesem Abschnitt werden einige aus@éite Teile des Modells der Fertigungsanla-
ge wiedergegeben. Dabei steht die Beschreibung der grundlegenden Strukturen und Mo-
dellierungskonzepte im Vordergrund, weniger die Brikhg der Details. Abbildung §.5
stellt die im weiteren Verlauf der Arbeit bigcksichtigten Komponenten der Fertigungs-
anlage dar (die graphische Notatiar Module wird in der Abbildung 4]5 auf Seite 119
erklart). Das ModuPhysical besteht aus den im folgenden aufgj@ten Unterkomponen-
ten.

Bestandteile:

e 6 Transportander mit zwei Sensoren (ModuiansportBelt).

2 Arbeitstander mit einem Sensor (ModwlorkBelt).

2 kurze Bander ohne Sensor (ModghortBelt).

2 Drehtische (ModuTlurnTable).

2 Bearbeitungsmaschinen (ModubellMachine und PressMachine).
e 1 Lager fir Werksticke (ModuleStore).

Bei der Entwicklung des Modells der physischen Umgebung wird damit begonnen, die
Systemstruktur der Fertigungsanlage zu erfassen und ins Modétiertragen. Der phy-
sischen Aufbaustruktur entsprechend wird eine Hierarchie von Komponenten und Unter-
komponenten (bzw. Systeme und Subsysteme) entwickelt (siehe Abbjldling &.§d&
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iPhysical
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Abbildung 6.6: Baum der Instanzstruktur der Module des physischen Modells.
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Abbildung 6.7: Enthaltenseinsbeziehungen zwischen den Modulen im physischen Modell.

Komponente wird ein CTA-Modul entwickelt, welches Instanzen der den Unterkompo-
nenten zugeordneten CTA-Module edlth Das dabei entstehende hierarchische Geflecht
aus Enthaltenseinsbeziehungen wird in der Abbildung 6.7 gezeigt. Diese Darstellung stellt
den hohen Wiederverwendungsgrad der Modelle auf den niedrigeren Ebenen heraus. So
enthalt zum Beispiel ein Transportband zwei Sensor-Instanzen und eine Motor-Instanz.
Danach werden die bei der Ansteuerung der Fertigungsanlage real vorkommenden Er-
eignisse auf Signale (bzw. Synchronisationsmarken) abgebildet. Die Signale auf nied-
rigster Ebene sind gegeben durch die Ereignisse an der Hardware der Anlage, also den
Sensoren und Motoren. Jedem Flankenwechsel der elektrischen Pegel an den Sensoren
und Motoren ist ein Signal im physischen Modell zugeordnet. Entsprechend der Rolle der
Kommunikationspartner wird hier die "Richtung” der Signale unterschieden. Motorsigna-
le werden von der Steuerung an die Hardware "gesendéatirend Sensorsignale von der
Hardware an die Steuerung "gesendet” werden. Diese Signalrichtungen lassen sich auf
die CTA-Module des Modells wie folgibertragen:
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¢ In ein Modul eingehende Signale werden als Eingabe-Signale deklariert; ein Modul
mul auf ein solches Signal jederzeit reagierénrien. Die Motor-Signale von der
Steuerung sindifr das physische Modell Eingabe-Signale.

e \on einem Modul ausgehende Signale werden als Ausgabe-Signale deklariert; das
Auftreten eines solchen Signals darf nur von diesem Modul bestimmt werden. Die
Sensor-Signale sindif das physische Modell Ausgabe-Signale.

Das Verhalten der Komponenten, also die zeitaigiigen Reaktionen auf die verschie-
denen Signale und das Erzeugen neuer Signale, wird durch Timed Automata beschrieben.
Die Zustinde des Automaten entsprechen jeweils der aktuellen Situation der Hardware-
Komponente und Zustanilsergange sind meist gegeben durch den Wechsel der inneren
Situation einer Komponente aufgrund eines Ereignisses, d. h. des Auftretens eines Signals
oder des Ablaufens einer bestimmten Zeit.

Im folgenden werden exemplarischrfeinige wichtige Komponenten des physischen
Modells die Bestandteile aufg&@alt, eine die enthaltenen Unterkomponenten und Schnitt-
stellensignale verdeutlichende Abbildung gegeben und eine Beschreibung der Schnittstel-
lenelemente sowie des Verhaltens gegeben.

6.4.1.1 Transportband

Die zentrale Komponentdif den Transport der Werkgtke bildet dasTransportband
dessen Aufbau in Abbildurig 6.8 dargestellt ist (siehe Abbildung 4.5 auf[Seiteit tigef
Notation).

Bestandteile:

e 2 Bandsensoren (Mod@&ensor).

e 1 Antriebsmotor (ModuMotor).

TransportBelt
beltStart—» —sensAOn
beltStop—» —sensAOff-
—sensBOn
iBeltMotor —sensBOff:

Abbildung 6.8: Modul @ir das Transportband.

Eingabe-Signale: Das Modul erwartet von der Steuerung das SigretStart zum
Starten undeltStop zum Stoppen des Bandes.

Ausgabe-Signale:An die Steuerung werden von den zwei Sensor-Instanzen vier Si-
gnale weitergegebersensAOn signalisiert, dald der erste Sensor ein Wargkterkannt
hat, sensAOff, dal’ sich kein Werk#&tk im Bereich des ersten Sensors befindet. Analog
existieren @ir den zweiten Sensor die SignaknsBOn undsensBOff.
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Lokale Signale und Uhren: Fur die Kommunikation innerhalb des Moduls existie-
ren zwei lokale Signale.sensAPieceArrives teilt dem ersten Sensor mit, dal3 sich ein
Werkstick rahert und der Sensor potentiell seinen Zustandern kannsensBPieceAr-
rives erfullt die gleiche Funktioniir den zweiten Sensor. Die Uhrdient der Steuerung
des Zeitverhaltens.

Konstanten: Das Modul fir das Transportband hat zwei Paare von Paramet&m:
TimeForArriving fur die minimale Zeit undnaxTimeForArriving fur die maximale Zeit,
die das Werksitck berdtigt, um bis zum ersten Sensor zu gelangerinTimeBetween
und maxTimeBetween sind die entsprechenden Zeitschrankén die Zeit, in der das
Werkstick zwischen dem ersten und dem zweiten Sensa@rdeit wird.

Verhalten: Der Initialzustand des Moduls ist ein nicht belegtes, stehendes Band,
d. h. die beiden Sensoren und der Motor befinden sich im inaktiven Zustand. Durch das
Signal beltStart werden der Motor des Transportbandes gestartet und eine interne Uhr
zuriickgesetzt, die die Zeitspanne zwischen Anschalten des Motors und dem Eintreffen
des Werkdicks am Sensor mif3t. Nach Ablauf einer durch zwei Konstanten eingegrenzten
Zeitspanne wird dem ersten Sensor diggtiche Ankunft des Werkétks signalisiert und
der Sensor wechselt innerhalb des Toleranzbereichs in seinen aktiven Zustand.

Nachdem der erste Sensor wieder in seinen inaktiven Zustaiidkgekehrt ist (falls
der Motor entsprechend eingeschaltet ist), wird die Uhiigkgesetzt, um die Zeitspanne
fur die Werkstickbewegung zwischen den Sensoren zu messen. Wie beim ersten Sensor
wird auch dem zweiten Sensor diedgliche Ankunft eines Werkgtks signalisiert und
dieser kann sich innerhalb eines Toleranzbereichs aktivieren.

Nachdem sich der zweite Sensor deaktiviert hat, d. h. das WWekkseinen Bereich
verlassen hat, vergeht noch die Zeit bis zum Erreichen des ersten Sensoéshigem
Bandes. Nach Eintreffen des Stop-Signals wird der Motor angehalten und das Transport-
band kehrt wieder in seinen Initialzustand ick.

6.4.1.2 Drehtisch

Das Modell des Drehtisches ist interessant, weil es einerseits aus einem Motor und zwei
Sensorenir die Drehbewegung besteht, andererseits einen Motor und einen Siénsor f
den Transporiiber das integriertedfderband entilt. Dieser Sachverhalt kann komforta-
bel modelliert werden, indem das den Drehtisch modellierende Modul eine Instanz eines
Bearbeitungsbandes eath(siehe Abbildung 6]9 auf deéshsten Seite).

Bestandteile:

¢ 1 Bearbeitungsband mit einem Sensor zum Transport des WekkssiModulWork-
Belt). Der Sensor dient dem Anhalten des Bandes vor dem Drehen der Plattform,
wenn ein Werkgick in der Mitte des Bandes angekommen ist.

¢ 1 Motor zum Drehen des Drehtisches in zwei Richtungen (Mo#hior).

e 2 Positionssensoren zur Begrenzung der Drehbewegung des Drehtisches (Modul
Sensor). Die Positionssensoren dienen der Steuerung als Signalals Beenden
der Drehbewegung der Plattform (Anschlag-Sensoren).



200 KAPITEL 6. FALLSTUDIE FERTIGUNGSANLAGE

f TurnTable N
—sensOn —>
—sensOff- —>
—tbeltStart—» —sensLeftOn——»
——tbeltStop— iWorkBelt —sensLeftOff——p
——tturnRight-» —sensRightOn——»
——tturnLeft—p» —sensRightOff+—»
——turnStop—+»
£o
Right
\_ /

Abbildung 6.9: Drehtisch-Modul.

Eingabe-Signale: Das SignalbeltStart dient dem Starten des Bandes uredkStop
dem AnhaltenturnStartLeft startet die Drehbewegung der Plattform nach linlsStart-
Right nach rechtsturnStop stoppt jede Drehbewegung.

Ausgabe-Signale:sensOn gibt an, dal3 der Bandsensor ein Weilkst erkannt hat.
sensOff signalisiert, daf3 ein Werkigtk den Bereich des Bandsensors verlassersbas-
LeftOn teilt mit, dalR der Drehtisch den linken Anschlagpunkt erreicht hatenslLeftOff,
dal3 der Bereich des Sensors verlassen worden ist. Analogergiief Sensorerens-
RightOn undsensRightOff.

Lokale Signale und Uhren: Das SignakensRightTTArrives teilt dem Sensoriir die
rechte End-Position die Bewegung und potentielle Ankunft der Plattform am rechten An-
schlag mit.sensLeftTTArrives signalisiert diesen Vorgangjif den linken Sensor. Die Uhr
c dient wieder der Steuerung des Zeitverhaltens.

Konstanten: Die minimale Zeit zum Drehen der Plattform wird durch die Konstante
minTurnTime festgelegt, die maximale Zeit durchaxTurnTime. Die Konstanteniir die
Bandbewegung sind durch die InstaviorkBelt gegeben.

Verhalten: Die initiale Position des Drehtisches ist die linke Endposition mit einem
angehaltenen Band, auf dem kein Weilkét liegt. Beim Eingabe-Signal zum Starten der
Drehbewegung nach rechts wird die Uhr izckgesetzt. Nachdem eine durch die Kon-
stanten eingegrenzte Zeitrfdie Drehbewegung zwischen linker und rechter End-Position
vergangen ist, wird dem rechten Sensor signalisiert, das der Drehtisch sich seiner Po-
sition mhert. Sobald die rechte End-Position erreicht ist, wartet der Drehtisch auf das
Eingabe-Signal zum Zickdrehen in die Ausgangsposition. Die Drehung nach links in
die Ausgangsposition erfolgt analog.

6.4.1.3 Bohrmaschine

Da sich die verschiedenen Maschinen konzeptuell nur wenig unterscheiden, wird hier ex-
emplarisch das Modellif eine Bohrmaschine vorgestellt (siehe Abbild{ing [6.10 auf der
nachsten Seite).
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Bestandteile:
¢ 1 Motor zum Drehen der Bohrspindel (Modubtor).
e 1 Motor zum Auf- und Abbewegen der Bohrspindel (Motidtor).

e 2 Sensorenifr oberes und unteres Ende der Schiene, auf der die Spindel auf- und
abbewegt wird (ModuBensor). Die Sensoren dienen der Steuerung zur Kontrolle
der Auf- und Abvartsbewegung der Bohrspindel (Erreichen der Anschlagpunkte).

ﬁ)rillMachine \
. iTop
—drillStart—» —
— | drilStop—» iDrill
Motor
——+moveUp—» —topSensOn —>
——+moveDown— —topSensOff: —»
——+moveStop—» —bottomSensOn——»
iPosition —bottomSensOff——»
Motor
iBottom
Sensor

Abbildung 6.10: Bohrmaschinen-Modul (Maschine 4).

Eingabe-Signale: moveUp bewegt die Spindel nach obemoveDown bewegt die
Spindel nach untenmoveStop beendet die Auf- bzw. Ab-Bewegung der Bohrspindel.
drillStart versetzt die Bohrspindel mit Bohrer in eine Drehbewegungdiiti§top beendet
diese Drehbewegung.

Ausgabe-SignaletopSensOn signalisiert das Erreichen der oberen Anschlagposition,
und topSensOff signalisiert das Verlassen der oberen AnschlagpositimttomSensOn
undbottomSensOff sind die entsprechenden Signale flen unteren Anschlagsensor.

Lokale Signale und Uhren: bottomSensArrive signalisiert dem unteren Sensor, daf3
sich die Spindel ahert,topSensArrive dem oberen. Die Uhe mif3t die Zeit bei der Auf-
und Abwartsbewegung.

Konstanten: minTime legt die minimale Zeit undhaxTime die maximale Zeitiir die
Positionierungsbewegung der Maschine fest.

Verhalten: Die Initialposition der Bohrspindel ist die obere Anschlag-Position. Die
Eingabe-Signale zum Drehen des Bohrers werden vom Maschinenmodul direkt an das
enthaltene ModuMotor weitergegeben. Der Automat im Maschinenmodul beobachtet
die Signale zum Bewegen der Spindel. Ein Bewegen der Spindel nachibleerdie
Position des oberen Anschlagsensors hinéist fzum Wechsel in einen Fehlerzustand
(PositionError) des Automaten, d. h. eine fehlerhafte Ansteuerung wird protokolliert.

Sobald beim Senken der Spindel der obere Sensor deaktiviert wird, wird die Uhr der
Maschine zuickgesetzt und es vergeht eine Zeitspanne entsprechend der Konstanten.
Dem unteren Sensor wird die potentielle Ankunft der Spindel signalisiert. Sobald sich
der untere Sensor aktiviert, wird die Uhr wiederiztkgesetzt.
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2topSensOff, ¢ > minTime,
c'=0 ltopSensArrive

?moveDown

moveStop ?moveStop

Leave

2topSensOn, Bott
ottom

c'=0

¢ 2 minTime, ?bottomSensOff,
\bottomSensArrive =0

Abbildung 6.11: Automatiir das Verhalten der Bohrmaschine.

Tritt das Eingabe-Signal zum Anhalten der Admtsbewegung zu &p ein, so &hrt
die Bohrspindellber den unteren Anschlagsensor hinaus und der Automat wechselt in
einen FehlerzustandPgsitionError). Die Aufwartsbewegung der Spindel erfolgt analog
zur Abwartsbewegung. Der Ablauf zur Registrierung der Positionierungsfehler wurde in
dem in Abbildung 6.1]1 dargestellten Automaten modelliert.

6.4.1.4 Sensor

Dieses Modul (siehe Abbildurjg 6]12 auf derohsten Seite) modelliert einen Sensor mit
einer gewissen Schaltvérigerung beim Wechseln der Schaltzuste On, Off) Uber je-
weils einen Zwischenzustan@dssibleToGoOn, PossibleToGoOff), in dem einige Zeit
vergeht. Dadurch werden Ungenauigkeiten beim Erkennen eines Vek&sh das Um-
gebungsmodell integriert.

Eingabe-Signale: arrive signalisiert, dal3 sich ein Werkstk dem Bereich des Sen-
sors rahert. Dieses Signal wird von dem die Sensorinstanz enthaltenden Modul an das
Sensor-Modul gesendet (physisches Modell). Die Eingabe-Sigakeund stop wer-
den beobachtet, um die Information zu erhalten, ob sich das zu beobachtende Objekt
(z. B. Werkstick oder Bohrspindel) bewegt oder nicht. Dies ist notwendig, da sich der
Sensorzustand nur bei laufendem Motoraretern darf.

Ausgabe-Signale: Die beiden Ausgabe-SignakensOn und sensOff geben dem
ubergeordneten Modul einen Zustandswechsel an.

Lokale Uhren: c ist eine Uhr, die die Zeitveiigerung beim Zustandswechsel des
Sensors mif3t.
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Abbildung 6.12: Sensor-Modul.

Konstanten: minTimeToGoOn legt die minimale Zeit zum Wechsel vom Zustanf
in den Zustandn fest, undmaxTimeToGoOn legt die zugebirige maximale Zeitiir die-
sen Wechsel fest. Entsprechend bestimmen die KonstartdimeToGoOff und maxTi-
meToGoOff die Zeitschrankeniir denUbergang vom Zustandn in den Zustanff.

6.4.1.5 Motor

Das in der Abbildung 6.13 auf deénhsten Seite dargestellte Modul modelliert das Ver-
halten eines Motors. Der Motor wirdber drei Signaledfr Linkslauf, Rechtslauf und
Anhalten gesteuert. Das Verhalten des Motors wird in einem Automaten mit drei Kontroll-
zustinden und einem zaizlichen Fehlerzustaribbmaged modelliert. Der Fehlerzustand
wird dann betreten, wenn der Motor aus einem Linkslauf direkt auf Rechtslauf umge-
schaltet wird (oder umgekehrt), da in dieser Situation die Motormechanik selbst oder die
Steuer-Elektronikir den Motor besddigt werden kann.

Eingabe-Signale:Durch das Signakft wird der Motor angeschaltetif eine Links-
drehung, das Signaight versetzt den Motor in eine Rechtsdrehung und das Sigogl
stoppt die momentane Drehbewegung.

6.4.2 Modell der Steuerung

Auch das Modell der Steuerung wird hierarchisch strukturiert: Die Steuerung der Gesamt-
anlage besteht entsprechend der Struktur der physischen Umgebung aus Steuérungen f
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Abbildung 6.13: Motor-Modul.

die Transporthnder, Drehtische, Maschinen, usw. Die Schnittstelle des Steuerungsmo-
dells entlalt alle zur Steuerung der physischen Umgebung notwendigen Schnittstellenele-
mente des physischen Modells sowie die Schnittstellenelemente des Wukrkibdells,

da der Steuerungsablauf durch das Wergistvorgegeben wird.

Die einzelnen Komponenten der Steuerung kommunizieren auf gleicher Hierarchie-
ebene miteinander. So kommunizieren z. B. zwan&er miteinander, um ein Werkisk
zuubergeben oder einer Maschine Bereitschaft zu signalisieren. Dies bedeutét, dial3 f
Kommunikation innerhalb des Steuerungsmodellsatziehe Signale erforderlich sind,
die im ModulController als LOCAL deklariert werden, da sie nach aul3ém (fie Model-
le von physischer Umgebung und Weikst) nicht sichtbar seinidfen. Da es sich bei
dieser Synchronisation um ein Warten auf gegenseitige Bereitschaft handelt, werden zu
diesem Zweck mehrfach einsémkbare Signale benutzt (MULTREST).

Kommunikation: Der verwendete Kommunikationsmechanismus wird am Beispiel
eines Transportbandesautert. Das Steuerungsprogramm eines Transportbandes soll auf
die physische Umgebung so einwirken, dal? das Wéckstm Anfang des Bandes von der
Vorgangerkomponente (Produzeilernommen, zum anderen Ende transportiert und dort
an die Nachfolgerkomponente (Konsumeinbergeben wird. Damit ist in der Steuerung
der folgende Ablauf notwendig:

1. Warten, bis der Produzent ein Werlksk tibergeben richte.

2. Dem Produzenten mitteilen, daf3 der Transfer stattfinden kann.
3. Bewegung des Transportbandes starten.
4

. Warten, bis das Werkistk vollstandig auf dem Band liegt (bis es am ersten Sensor
angekommen ist).
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5. Dem Produzenten mitteilen, das der Transfer abgeschlossen ist.
6. Transport des Werkigstks bis zum zweiten Sensor am Ende des Bandes.
7. Bandbewegung anhalten.
8. Dem Konsumenten mitteilen, daR ein Weilak zurUbergabe bereit liegt.
9. Warten, bis der Konsument zWbergabe bereit ist.

10. Bandbewegung starten.

11. Warten, bis der Konsument mitteilt, das das Wadikkterfolgreichibernommen
wurde.

12. Bandbewegung anhalten. (Jetzt liegt wieder Bereitschiaf€hritt 1 vor.)

Die Synchronisation bei der Werkstkiibergabe von Band zu Band erfolgt nach dem
folgenden Protokoll: Die Steuerung der Vargger-Komponenteilndigt der Nachfolger-
Komponente den Beginn eines Wekkddttransfers an. Im Modell kann die entsprechende,
mit dem SignalstartinTransfer synchronisierte Transition erst geschaltet werden, wenn
beide Komponenten bereit sind, eine Transition mit dieser Synchronisationsmarke (beim
Nachfolger mitstartOutTransfer bezeichnet) zu schalten. Analog wird beim Abschlul des
Transfers verfahren. Der Transfer ist abgeschlossen, wenn beide Komponenten eine ent-
sprechend synchronisierte Transition (nun mit dem SigteglinTransfer beim Nachfol-
ger bzw.stopOutTransfer beim Vorganger) schalten. Die Verkipfung der Signale zweier
Komponentenir diese Kommunikation wird in Abbildung 6.[14 auf deiaisten Seite
verdeutlicht. Solange eine der Komponenten nicht bereit ist, muf3 entsprechend die andere
(bzw. die anderen) warten.

Bestandteile:

e 4 Steuerungernif Transportnder (ModulTransportBeltBehavior).

2 Steuerungeriir Arbeitskander (ModuMorkBeltBehavior).

2 Steuerungenif ein langes Band, bestehend aus einem Transportband und einem
kurzen Band (ModulLongBeltBehavior).

2 Steuerungeriif Drehtische (ModulurnTableBehavior).

1 Steuerungir die Presse (ModwressMachineBehavior).

1 Steuerungiir die Bohrmaschine (ModwrillMachineBehavior).

Im folgenden werden einige Steuerungsmodutedie korrespondierenden Hardware-
Komponenten hinsichtlich Schnittstellenelemente und Verhalten beschrieben.
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ﬁBeItﬁTransport startinTransfer \
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—beltStop—{—»

—1-sensAOff—p
—+fsensBOn—p
—1-sensBOff—p

Zoster/
startOutTransfer

K stopOutTransfty

I

ﬁBelﬂTransport startinTransfer
/ stopI’?Transfer

—beltStart_—»

—+f-sensOn——»p

—+-sensOff—p E —beltStop—{—»

A
startOutTransfer/

k stopOutTransfey
 /

Abbildung 6.14: Synchronisation der Bandsteuerungen anhand zweier konkreter Modu-
linstanzen.

6.4.2.1 Transportband

Vom Modul TransportBeltBehavior wird die Steuerung eines Transportbandes modelliert
(siehe Abbildung 6.16 auf de&wchsten Seite).

Eingabe-Signale: Uber die SignalesensAOn und sensAOff fragt die Steuerung den
Zustandswechsel des ersten Sensors im korrespondierenden physischen Modell des Trans-
portbandes alsensBOn undsensBOff erflillen diese Funktionakit fir den zweiten Sen-
sor.

Ausgabe-Signale:Mit den SignalerbeltStart (Starten des Bandes) ubdItStop (An-
halten des Bandes) wirkt das Steuerungsmodul auf die physische Umgebung ein.

Mehrfach einschrankbare Signale: Das SignalstartinTransfer startet den Vorgang
des Werkdicktransfers vom vorherigen zu diesem BastdpinTransfer beendet diesen
Vorgang. Beim Transfer des Werkisks zum Folgeband dienen die SignatertOut-
Transfer dem Starten undtopOutTransfer dem Beenden.

Lokale Uhren: Die Uhrc dient der Steuerung des Zeitverhaltens.

Verhalten: Als initialer Zustand wird ein angehaltenes Band ohne Wadisange-
nommen. Sobald die Synchronisation mit der Steuerung des vorherigen Bandes (bzw. ei-
nes Drehtisches) zum Starten des Wargktransfers erfolgtesfartinTransfer), gibt die
Steuerung das Signal zum Starten des eigenen Babelest4rt). Ist der erste Bandsensor
erreicht, wird das Band angehaltére{Stop) und der Werksicktransfer mit dem vorhe-
rigen Band beendestoplinTransfer).
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Abbildung 6.15: Gesamtsteuerung der Fertigungsanlage.
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Abbildung 6.16: Steuerungsmoduilrfein Transportband.

Zum Weitertransport des Werlkstks wird der Motor wieder gestartet. Beim Erreichen
des zweiten Sensors, wird das Band erneut angehalten. Es kann eine Synchronisation zum
Start des Werksicktransfers von diesem zurachsten BandsfartOutTransfer) erfolgen.
Nach Synchronisation wird der Motor wieder gestartet. Sobald das WieK«én Bereich
des zweiten Sensors vaflt, wird auf das Signal zum Beenden des Transfers gewartet
(stopOutTransfer). Das Band wird nach dem Eintreffen dieses Signals angehalten und hat
seinen initialen Zustand wieder erreicht.

6.4.2.2 Langes Band

Die Steuerungiir ein "langes Transportband” steuert zweirigler: ein kurzes Band oh-

ne Sensoren und ein (dem kurzen Band im Fertigungsablauf folgendes) Transportband
mit zwei Sensoren. Diese Zusammenfassung liegt darinibegt, dald das kurze Band
keinen Sensor hat und somit kein Weilck parken kann. Das kurze Band wird im-

mer gemeinsam mit dem zugeordneten Transportband eingeschaltet. Das Modul wird in
Abbildung[6.1} gezeigt. Die Steuerung kann auch als Steuerung einer virtuellen Kom-
ponente aufgefal3t werden, d. h. es werden die Steueruiigewéi einzelne Bnder zu
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Abbildung 6.17: Steuerungsmodiiirfein langes Band.

einer Steuerung so zusammengefal3t, dlede es sich um die Steuerung einer einzelnen
Komponente handeln.

Eingabe-Signale:Die SignalesensAOn und sensAOff stellen Vednderungen am er-
sten Sensor festensBOn undsensBOff gelten entsprechendifden zweiten Sensor.

Ausgabe-SignaleDurch die an die Umgebung gerichteten SigrakStart undbelt-
Stop wird das Transportband von der Steuerung gestartet bzw. gestsipptBeltStart
undshortBeltStop sind die analogen Signalérfdas kurze Band.

Mehrfach einschrankbare Signale: startinTransfer startet den Werk#tktransfer
vom vorhergehenden auf dieses BastbpinTransfer beendet diesen Vorgang. Die Si-
gnalestartOutTransfer undstopOutTransfer dienen der Steuerung der Wellkskiibergabe
an die rachste Transportkomponente.

Lokale Uhren: Die Uhrc dient der Steuerung des Zeitverhaltens.

Verhalten: Im initialen Zustand sind beide @der gestoppt, und es befindet sich
kein Werkstick auf ihnen. Sobald das Signal zum Starten des Wirkstainsfers von
der Steuerung des vorherigen Bandes eintrifft, werden das kurze Band und das Transport-
band in Bewegung gebracht. Sobald der erste Sensor des Transportbandes erreicht ist,
werden beide Bnder gestoppt, der Werkskktransfer mit dem vorherigen Band wird be-
endet. Jetzt wird nur das Transportband gestartet, das kurze Band bleibt gestoppt. Erreicht
das Werkdick den zweiten Sensorah das Transportband erneut. Das Signal zum Start
des Werkdicktransfers vom Transportband zukchsten Transport-Komponentstaf-
tOutTransfer) wird gesetzt. Nach erfolgreicher Synchronisation mit déchsten Kom-
ponente (bzw. Drehtisch) wird das Transportband wieder gestartet. Sobald dasidkerkst
den zweiten Sensor véfbt, wird auf das Signal zum Beenden des Transfers gewartet,
durch das das Band angehalten wird und seinen initialen Zustand erreicht.

6.4.2.3 Bohrmaschine

Die Steuerungir eine Bohrmaschine wird stellvertretent falle Maschinentypen be-
schrieben (siehe Abbildurig 6]18 auf déchsten Seite).

Eingabe-Signale:Das SignaktartProcess |0st den Beginn des Bohrvorgangs aus, es
wird von der Steuerung des Bearbeitungsbandes erwartet, auf dem dasiidletiegt.
Vom physischen Umgebungsmodell werden die Sigted8ensOn undtopSensOff zum
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Abbildung 6.18: Steuerungif die Bohrmaschine (Maschine 4).

Feststellen des Zustandswechsels des oberen Sensors béotttahSensOn und bot-
tomSensOff sind die entsprechenden Eingabe-Signateden unteren Sensor.

Ausgabe-Signale:Die SignaledrillStart und drillStop steuern die Drehbewegung der
Bohrspindel und somit des Bohrers. Die Auf- und Abtgebewegung der Bohrspindel
wird von den SignalemoveUp und moveDown gestartet und vom SignaloveStop be-
endet. Das SignalrocessEnd gibt der Steuerung des Bearbeitungsbandes bekannt, dal3
der Bohrvorgang abgeschlossen ist und die Maschine sich wieder in der Ausgangsposition
befindet.

Die Signale zum Starten und Beenden des Bohrvorgangs dienen wieder der internen
Kommunikation zwischen der Steuerung der Maschine und der Steuerung des Bearbei-
tungsbandes, dem die Maschine zugeordnet ist. Diese Signale sind nicht in der physi-
schen Umgebung der Anlage vorhanden. Da die Maschine sich nach der Bearbeitung
des Werkdicks wieder in der Ausgangslage befindet, istdie Synchronisation mit dem
zugeldrigen Bearbeitungsband ein vereinfachtes Protokoll anwendbar.

Verhalten: Als initiale Position der Bohrspindel wird der obere Anschlagpunkt ange-
nommen, wobei sich die Spindel nicht dreht. Durch das Signal zum Starten des Bohrpro-
zesses werden die Drehbewegung des Bohrkeiltstart) und die Abvartsbewegung der
Bohrspindel fnoveDown) gestartet. Hat die Bohrspindel den unteren Sensor erreicht, wird
ihre Abwartsbewegung angehalten. Die Adfsisbewegung der Bohrspindel zur Aus-
gangsposition erfolgt analog. Die Drehbewegung des Bohrers wird gestijtiStdp)
und das Beenden des Bohrprozesses signalipiexessEnd). Nach dieser Synchronisa-
tion kehrt die Steuerung der Bohrmaschine wieder in den Initialzustaridkzur

6.4.3 Modell des Werksticks mit Abarbeitungsprogramm

Der Bearbeitungsablauf, d. h. welchen Weg das Wadkstlurch die Produktionsanlage
nimmt und von welchen Maschinen es bearbeitet wird, soll nicht starr im Steuerungsver-
halten der einzelnen Komponenten integriert werden, sondern angighvon den Steue-
rungen programmiert werderknen.

Diese Anforderung wird edllt, indem die Abfolge der Bearbeitungsschritte von der
Steuerung entkoppelt in einem separaten Modeglidlas Werksick festgelegt wird, wo-
durch die eigentliche Steuerung flexibel mit verschiedenen Werksh umgehen kann.
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Jedes Werksickmodell enthlt das Abarbeitungsprogramm und den Bearbeitungsfort-
schritt fur das jeweilige Werksick. Somit stellt das Werkistkmodell die den Steuerungs-
flul3 bestimmende Aktivkomponente dar.

Auf einem Bearbeitungsband gibt es zum Beispiel zwaghthkeiten im Ablauf: Das
Werkstick kann von der Maschine bearbeitet werden oder die Maschine ohne Bearbeitung
passieren. Die Entscheidung wird vom Wetkstmodell getroffen.

6.4.4 Virtuelle Komponenten zur Verringerung der Komplexitat

Einige Anlagenteile &nnen aufgrund komplexer Kommunikations- und
Abhangigkeitsstrukturen rbersichtlich werden. Um dennoch eine klare, \érdtiche
Modellstruktur zu konstruieren, sind bei der Modellierung der valigigen Anlage
besondere Konzepte, wie z. B. die Bildung virtueller Komponenten, notwendig.

Virtuelle Komponenten als Abstraktion. Virtuelle Komponenten bzw. virtuelle Ma-
schinen dienen der abstrakteren Modellierung mehrerer Komponenten, die direkt mitein-
ander interagieren und gemeinsam eine Aufgaldlerf. Sie kbnnen im physischen Mo-
dell und im Steuerungsmodell eingesetzt werden (siehe langes Band).

Virtuelle Komponenten als Bearbeitungsteilprogramm.Fur eine Gruppe von Kom-
ponenten oderilr eine einzelne Komponente im physischen Modélhiken im Steue-
rungsmodell mehrere virtuelle Maschinen existieren, die jeweils eine bestimmte Bear-
beitungsreihenfolge festhalten und vom Weilk&modell durch eine einzige Bearbei-
tungsentscheidung ausg@wt werden Bnnen. Dabei wird ein Teil des Abarbeitungs-
programms vom Werk#gtk in das Steuerungsmodell ausgelagert. Nachdem der Bear-
beitungsbefehl an die entsprechende Komponente gegeben wurde (der "Aufruf” eines im
Steuerungsmodell integrierten Programms), wird bis zum Beenden der Bearbeitung ge-
wartet. Der durch die Komponente audgate Arbeitszyklus gliedert sich meist in meh-
rere Unterschritte (bei der Gruppe um den Schiebetisch sind es 12 Schritte).

Virtuelle Komponente fir die Komponentengruppe um den SchiebetischDa die
Maschinen 1 und 2, der Tisch, die Schieber 1 und 2 sowie Band 7 in einer bestimmten
Reihenfolge mehrmals zur Anwendung kommen, sollte dieser Ablauf bei der Modellie-
rung der Steuerung in einer Virtuellen Maschine zusammengefal3t werden. Neben der Ab-
laufsteuerung sorgt die virtuelle Maschine aughdie korrekte Behandlung gemeinsam
genutzter Sensoren (Schieber 1, Band 7).

Das Benutzen virtueller Komponenten bietet den folgenden Vorteil: Hinter gaer
normten Schnittstell&ir die Kommunikation befindet sich nach auf3en nicht sichtbar eine
einfache oder kompliziertglaschine bzw. eine Menge interagierender Komponenten.

6.5 Spezifikation und Verifikation

Nachdem ein komplettes Systemmodell vorlieggnken die Anforderungen an das
System auf das Modell bezogen konkretisiert und formal spezifiziert werden. Daran an-
schlieBend werden mittels Erreichbarkeitsanalyse alle Sicherheitseigenschaften des Mo-
dells verifiziert; es wird auch auf die Verfeinerungsanalyse eingegangen.
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6.5.1 Einige Sicherheitsanforderungen der Anlage

Bei der exemplarischen Darstellung einiger von der Steuerung @lleexden Sicherheits-
anforderungen wird unterschieden zwischen folgenden Kategorien:

1. Kapazitt:

() Zu jeder Zeit darf sich éxchstens ein Werkstk auf einem Brderband
(bzw. Schiebetisch) befinden.

(b) Zu keinem Zeitpunkt darf je ein Werkstk auf Schiebetisch undFderband 7
liegen.

2. Koordination:

(a) Transporteinheis> Maschine:

I. Wird ein Werkstick von einer Maschine bearbeitet, darf sich das
Forderband (bzw. der Schiebetisch) nicht bewegen (damit das Wekkst
korrekt bearbeitet werden kann und die Maschinen nicht l@ekghwer-
den).

ii. Wenn sich das &rderband (bzw. der Schiebetisch) bewegt, mul sich die
Maschine in ihrem Ausgangszustand befinden (da sonst ein \Wekkist
eine arbeitende Maschine geschoben werdemte).

(b) Transporteinheits> Schieber:

I. Wenn sich das &rderband 7 (bzw. der Schiebetisch) bewegtfeh sich
die Schieber nicht bewegen.

(c) Schieber= Schieber:

I. Wenn sich einer der beiden gegderliegenden Schieber bewegt, mul3
sich der andere Schieber in seiner Ausgangsposition befinden (sonst
wirden sie das Werkistk bzw. einander zei&ten).

3. Bearbeitungsvorgang:

(a) Eine Maschine bzw. ein Schieberurien sich nur bewegen, wenn ein
Werkstick da ist (damit die Maschine nicht ins Leere bohrt).

(b) Eine Maschine darf sich niclitber die obere bzw. untere End-Position hinaus
bewegen. Der Arbeitskopf mul innerhalb einer begrenzten Reaktionszeit im
Bereich des Anschlagsensors gestoppt werden.

(c) Wenn sich die Bohrspindel der Bohrmaschine in der unteren Position befindet,
darf sie nicht angehalten werden (damit sich der Bohrer nicht verklemmt).

(d) Ein Drehtisch darf sich nichiiber die linke bzw. rechte End-Position hinaus
bewegen, sondern er muld immer innerhalb einer begrenzten Reaktionszeit im
Bereich der Sensoren zum Stehen kommen.
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4. Blockierungsfreiheit:

(a) Spatestens 1150 Zeiteinhe@nach der Initialisierung der Anlage muf} jedes
Werkstick fertig bearbeitet worden sein.

(b) Das kurze Band muf3 sich beim Auswerfen wenigstens 35 Zeiteinheiten bewe-
gen, damit das Werkistk sicher ausgeworfen wird.

5. Bearbeitungsgeschwindigkeit:

() Fur den einfachen Transportweg vonorBerband 1, Sensor 1 bis zum
Forderband 10, Sensor 2 darf das System nighgér als 800 Zeiteinheiten
berbtigen.

6.5.2 Annahmeniber den Initialzustand der Umgebung

Im Modell der Fertigungsanlage wird von bestimmten Annahiileer den physischen
Zustand beim Starten der Anlage ausgegangen, welche die Vorausséizdag korrekte
Verhalten der Steuerung darstellen:

Fordertander: Auf den Fordertandern befindet sich kein Werksk.

Drehtische: Auf den Drehtischen befindet sich kein Weikst, sie sind jeweils dem
Forderband zugewandt, von dem sie ein Warkktempfangen.

Maschinen:Die Arbeitslopfe aller Maschinen befinden sich in der Ausgangsposition
(oben).

Schieber:Mor keinem Schieber befindet sich ein Weilek, alle Schieber haben ihren
Arm eingezogen.

SchiebetischAuf dem Tisch befindet sich kein Werlkistk, er steht an seiner rechten
Position.

Diese Annahmen spiegeln sich in der Menge der Initialkonfigurationen wieder. In je-
dem Modul und bei jeder Instanziierung kann diese Menge definiert werden. Vor dem Start
der Erreichbarkeitsanalyse wird aus den einzelnen Initial-Mengen der Komponenten die
Initial-Menge des Gesamtmodells zusammengesetzt, d. h. diese Menge muf3 nicht manuell
fur die Analyse definiert werden, sondern wird automatisch dem Modell entnommen. Die
Definition der Menge von Initialkonfigurationeirfdie gesamte Fertigungsanlage besteht
aus 189 Zeilen.

6.5.3 Spezifikation der verbotenen Konfigurationsmengen

Die Erreichbarkeitsanalyse berechnet alle von der Menge der Initialkonfigurationen aus er-
reichbaren Konfigurationen unierpiift, ob in dieser Menge bestimmte (Fehler-) Kon-
figurationen enthalten sind. Die gesuchten Konfigurationsmengen der Sicherheitseigen-
schaften werden in der vom Werkzeug angebotenen Analysesprache definiert. Nach die-
sem Prinzip Bnnen auch alle anderen, den jeweiligen Sicherheitseigenschaften entspre-
chenden Fehlerkonfigurationen formuliert werden. Es folgen einige Beispiele:

YIm konkreten Modell der Fertigungsanlage entspricht eine Zeiteinheit einer realen Zeit von 100 ms.
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e Eigenschaft 2.a.i): Es darf nie die Situation auftreten, daf3 sich eine Maschine bei
laufendem Motor des Bearbeitungsbandes nicht in der Ausgangsstellung am oberen
Anschlag befindet.

BMError :=

STATE(iPhysical.iWorkBelt2.iBeltMotor.MotorBehavior) = On
AND

STATE(iPhysical.iPressMachine3.MachinePosition) = Top;

e Eigenschaft 3.b): Eiit eine Maschine @ahrend einer vertikalen Bewegung beim
Erreichen des Endsensors innerhalb der vorgegebenen Reaktionszeit kein Signal
zum Stoppen des Motors, so wechselt der Automat, der das VerhaitdiefKom-
ponente modelliert, in einen Fehlerzustand. Dieser Zustand darf nie erreicht werden.

MPaositionError :=
STATE(iPhysical.iPressMachine3.MachinePosition)
= PositionError;

e Eigenschaft 3.c): Die Bohrspindel darf nie angehalten werden, wenn sie sich in der
untersten Position befindet.

MDrillError :=

STATE(iPhysical.iDrillMachine4.MachinePosition) = Bottom
AND

STATE(iPhysical.iDrillMachine4.iDrillMotor.MotorBehavior)
= Off;

e Eigenschaft 3.d): E#it ein Drehtisch \éthrend einer Drehbewegung beim Erreichen
des Sensors innerhalb der vorgegebenen Reaktionszeit kein Signal zum Stoppen des
Motors, so wechselt der modellierende Automat in einen Fehlerzustand. Dieser
Zustand darf nie erreicht werden.

TTError :=
STATE(iPhysical.iTurnTablel.CheckTurnControl) = TurnError;

e Eigenschaft 4.b): Die Uhr des kurzen Bandes, die die Zeitlhs Auswerfen mif3t,
darf nach dem Stoppen des Bandes keinen Wert kleiner als 35 haben.

BeltError :=

STATE(iController.iBelt4_5Transport.BeltControl)
= stopShortBelt2 AND

iController.iBelt4_5Transport.c <= 35
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Durch die Disjunktion aller in dieser Weise angegebenen Konfigurationsmengen ent-
steht die Menge der von der Erreichbarkeitsanalys@mipitifenden Fehlerkonfiguratio-
nen des Gesamtsystems.

error ;= BMError OR
MPositionError OR
MDrillError OR
TTError OR
BeltError;

6.5.4 Erreichbarkeitsanalyse

In diesem Abschnitt werden die Ergebnisse der Verifikation des Modells mittels Erreich-
barkeitsanalyse vorgestellt. Die hier wiedergegebenen MelRwerte basieren auf Analysen
auf einem Rechner mit einem AMD-Prozessor Athlon mit 1 GHz Taktfrequenz unter
dem Betriebssystem Linux (Kernel 2.4)i=die BDD-basierten Berechnungen wurden
400 MB Hauptspeicher verwendet.

Bei der Erreichbarkeitsanalyse werden acinst alle von der Menge der Initialkonfi-
gurationen erreichbaren Konfigurationen berechnet. ashaten Schritt wird der Durch-
schnitt dieser Erreichbarkeitsmenge mit der Menge der Konfigurationen, die den Anfor-
derungen im Modell entsprechend nicht auftretarfeh, berechnet. Ist die Schnittmenge
leer, wird eine positive Meldung ausgegeben, anderenfalls eine entsprechende negative
Meldung und zur Fehlersuche die Menge der erreichten Fehlerkonfigurationen. In der
Schreibweise der CTA-Analysesprache werden folgende Analyseanweisungen formuliert:

reached := REACH FROM initial FORWARD;
reachedError := reached INTERSECT error;

IF( ISEMPTY (reachedError) )
{

}

ELSE
{

PRINT "Safety requirements fulfilled.”;

PRINT "Safety requirements not fulfilled.";
PRINT "Set of reached error configurations: " reachedError;

}

Fur das Modell mit einem Werkistk werden diese Verifikationsschritte vom Werk-
zeug Rabbit innerhalb von 136 Sekunden durchlyef Das Ergebnis der Analyse zeigt,
dal3 das entwickelte Modell alle géfiten Anforderungen vollgindig erfillt.
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Variablenordnen. Fur ein Modell mit einer einfachen Kommunikationsstruktur wie
Fischers Protokoll scheint es offensichtlich, wie die Komponeniereine gute Varia-
blenordnung anzuordnen sind. Dig& frischers Protokoll angegebene Variablenordnung
fur polynomiellen Analyseaufwand entspricht der Intuition des Modellierers.

Nimmt die Komplexiait des Modells in starkem Mal3e zu — wie bei der Fertigungsanla-
ge —ist esifir den Modellierer schwierig, eine Intuitiofifeine gute Variablenordnung zu
entwickeln, da die Modellstruktutif den erforderlichetyberblick viel zu komplex ist (es
sind 143 Variablen zu ordnen). Das manuelle Entwickeln einer guten Variablenordnung
erfordert BDD-Expertenwissen und ist aufwendig. Daher sind automatische Methoden
zum Berechnen einer guten Variablenordnung erforderlich.

Abbildung 6.19: BDD-Gestalt der Erreichbarkeitsmenigrezivei verschiedene Variablen-
ordnungen (Fertigungsanlage mit einem Wadikk]}. Die grof3e Gestalt resultiert aus der

Prafix-Linearisierung, die schmale Gestalt aus defasaimgsbasierten Ordnung (Maxi-
malbreite des BDDs: 6596 BDD-Knoten).

In Abbildung[6.19 sindiir zwei verschiedene Variablenordnungen die BDD-Gestalten
der Erreichbarkeitsmenge dargestellt (Brking der Visualisierung siehe Abbilduing 3.15
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auf Seitg 7B). Im ersten Experiment wurde die Variablenordnung genutzt, die aus der
Prafix-Linearisierung der Modulstruktur entsteht. Damit wurde das Wissen des Modellie-
rers Uber die Kopplung zwischen Komponenten lksichtigt. Die so bestimmte Va-
riablenordnung ist viel besser als eine @lif gewahlte Ordnung. Mit einer zaflig
gewahlten Variablenordnung &e eine Analyse dieses Modells aufgrund des Aufwands
nicht denkbar. Der BDD umfaf3t insgesamt 374529 Knoten (grof3e Figur); in seiner brei-
testen Ebene wird eine (Ban) Variable durch 6596 Knoten regsentiert.

Wird die in Abschnitf 3.3 2 entwickelte BDD-GRBenschtzung fir die Berechnung der
Variablenordnung verwendet, entsteht eine deutlich bessere Variablenordnung (schmale
Figur). Bei dieser Berechnung wird unter Verwendung deiflfenschtzung als Kosten-
funktion ein heuristischer Algorithmus zur Optimierung angewendet, der BD&k k-
gesamt nur noch 14895 Knoten. Dennoch ist die aus der Modulstruktur gewon@aére Pr
Linearisierung von entscheidender Bedeutung, denn auf der Grundlage eiaigenf
Initial-Variablenordnung berechnet der heuristische Algorithmus schlechtere Variablenor-
dungen als auf der Grundlage de&fx-Linearisierung.

Variablenordnung Prafix | Schatzung
Anzahl Konfigurationen 55857 55857
Speicherbedarf (in BDD-Knoten) 378229 14895
Verifikationszeit (in Sekunden) | 14553 136

Tabelle 6.1: Einflu? des satzrungsbasierten Variablenordnens auf die Verifikationsper-
formance beim Modell der Fertigungsanlage (1 Wer&k}.

In der Tabellg 61 wird der enorme Vorteil der automatischenatzeimgsbasierten
Berechnung guter Variablenordnungen (Spalte &niing”) gegeiber der Pafix-
Linearisierung (Spalte "Rifix”) verdeutlicht. Der Speicherbedarf (Anzahl BDD-Knoten)
verringert sich beim Anwenden der sthungsbasierten Variablenordnung auf weniger als
% der urspiinglichen Gol3e, die Verifikationszeit betgt durch diese Strategie weniger
als -1 der Zeit. Diese Strategie zum stthungsbasierten Variablenordnen ist im Werk-

100
zeug Rabbit integriert.

6.5.5 \Verfeinerungsanalyse

Im Einordnungskapitel in Abschnift 1.2.2 wurden verschiedene Anwendungedid
Spezifikation mittels Modellorgestellt. Um die Wirkungsweise der Verfeinerungsana-
lyse zu verdeutlichen, wird im folgenden eine dieser Techniken, das modulare Bewei-
sen, erwtert. Die Aufgabe besteht darin, das komplette Modell der Fertigungsanlage mit
zweiWerksticken auf eine Erreichbarkeitseigenschaft hitikarpiifen. Sei diese Eigen-
schaft zum Beispiel, ob eine Situation auftritt, bei der sich sowohl der Arbeitskopf einer
Maschine als auch das zugelye Bearbeitungsband bewegen (Eigenschaft 2.a.i). Da der
Aufwand fur die Erreichbarkeitsanalyse des Gesamtmodells grof} ist, wird die Methode
des modularen Beweisens angewendet.

Um den enormen Analyseaufwand bei der Erreichbarkeitsanalyse des Gesamtmodells
mit zwei Werksticken zu demonstrieren, zeigt Abbildung 6.20 den BDD der Erreichbar-
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Abbildung 6.20: BDD-Gestalt der Erreichbarkeitsmenge tlas Modell mit zwei
Werksticken (Maximalbreite des BDDs: 2369 BDD-Knoten).

keitsmenge mit einer Gfie von 271685 Knoten (bei sttaungsbasiertem Variablenord-
nen). Die Berechnungszeitifdie Erreichbarkeitsmenge bagt 52009 s (ca. 14.5 Stun-
den) beR.6-10® erreichbaren Konfigurationen. Werden mehr als zwei Weadkst verwen-
det, erldht sich die Analysezeit weiter und die Verifikation ist nur noch unter Anwendung
des modularen Beweisens sinnvoll.

Voraussetzungilr das modulare Beweisen ist, daR im Modell Aspekte identifiziert
werden knnen, die auf die nachzuweisende Eigenschaft keinen Einflu3 halbene-F
de Art der Eigenschaftenimsen diese Aspekte evtl. neu @t werden, weil keinelir
sie relevanten Modellteile "wegabstrahiert” werddirfdn, die Abstraktion jedoch auch
hinreichend stark sein sollte, um den Zeit- und Speicheraufwand bei der Erreichbarkeits-
analyse deutlich zu vetkzen. Vorteilhaft ist es, wenn die inlineren Entwicklungspha-
sen des Modells entstandenerdlggren Versioneni Komponenten einsetzbar sind, da
dadurch der Aufwandifr die Entwicklung der abstrakteren Version atitf
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Aspekte, von denen abstrahiert werden kann, sind in diesem Beispiel die Abweichun-
gen fur das Zeitverhalten der Sensoren, d. h. innerhalb eines Toleranzbereichs darf der
Sensor das ankommende Wetlct friher oder sater als erwartet erkennen. AulRerdem
sind fur Messungen des Durchsatzes der Fertigungsanlage, d. h. wieviele Wkekgto
Zeiteinheit von der Anlage bearbeitet werdeinken, in den Steuerungen Uhren zum
Messen der Zeitenif die einzelnen Bearbeitungsschritte eingebaut worden. Diese und
weitere Aspekte des Zeitverhaltens siriol ien Nachweis der oben eitwnten Sicher-
heitseigenschaft nicht erforderlich. Daher wird das Komponentenmditetlafs Band
durch eine Version ohne Uhren ersetzt, welches sich abgesehen vom Zeitverhalten genau-
so verhalten soll wie die Version mit Uhren. Weil das Gesamtmodell mehrere Instanzen
des Band-Moduls enét, wird durch diesen Schritt die Anzahl der Uhren im Modell von
44 auf 12 Uhren reduziert.

Nachdem ein abstrakteres Gesamtmodell durch das Ersetzen der Band-Module mit
Uhren (TimedBelt) durch Band-Module ohne UhreitimedBelt) entstanden ist, kann
die Analyse in zwei Schritten ausgirt werden:

1. Es muf3 mittels Verfeinerungsanalyse bewiesen werden, daf3 zwischen den Modulen
die SimulationsrelationUntimedBelt simuliert TimedBelt” existiert, d. h. dal3 das
Modul TimedBelt ein spezielleres Verhalten als das ModutimedBelt hat.

2. Mittels Erreichbarkeitsanalyse mul3 bewiesen werden, dal? die Sicherheitseigen-
schaft im abstrakteren Gesamtmodell gilt.

Sind beide Teil-Beweise erfolgreich durchgeft worden, darf geschlossen werden, dafl3
auch das urspingliche Gesamtmodell mit speziellerem Zeitverhalten die Sicherheitsei-
genschatft eifllt. Dieser Schlul} ist zaksig, weil durch das Ersetzen des speziellen durch
das abstrakte Modul keine erreichbaren Konfigurationen weggefallen sind; bei einem ab-
strakteren Modell im Sinne der Verfeinerungsanalyse kommen immer nur mehr Verhal-
tensweisen hinzu.

Modellversion vollstandig | reduziert
Anzahl Konfigurationen 2.6-10% | 9.8-107

Speicherbedarf (in BDD-Knoten) 271685| 181712
Rechenzeit (in Sekunden) 52009 10377

Tabelle 6.2: Laufzeiten unterschiedlicher Verifikationsaufgaben (2 Werks]).

In der Tabellg¢ 62 werden die Verifikationszeiten miteinander verglichen. Eine deutli-
che Reduzierung der Rechenzeit bei Verwendung eines abstrakteren, reduzierten Modells
(mit Instanzen des ModulentimedBelt) gegeriiber dem ursgpmglichen, vollsandigen
Gesamtsystem (mit Instanzen des ModtitsedBelt) bei der Erreichbarkeitsanalyse wird
nachgewiesen. Dieses Ergebnis zeigt, daf} eine Abstraktion in einem kleinen Teil des Sy-
stemmodells grof3e Auswirkungen auf die Verifikationszeit haben kann. Da die einzelnen
Band-Module klein sind, beitigt die Berechnung der Simulationsrelation wenig Rechen-
zeit (0.46 Sekunden). Insgesamt kann also die Rechenzeit bereits bei dieser einfachen
Abstraktion auf 20 % verlrzt werden.
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In einem Modell wie dem der Fertigungsanlage ist es sinnvoll, die durch den Einsatz
virtueller Maschinen gewonnene Abstraktiam tlie Verfeinerungsanalyse zu nutzen. Da-
zu kann zum Beispiel die gesamte virtuelle Maschine, die aus den Komponenten Band 7,
Schiebetisch, Schieber 1, Schieber 2, Maschine 1 und Maschine 2 besteht, durch eine
andere, weiter abstrahierte, virtuelle Maschine ersetzt werden, die das Kommunikations-
protokoll der urspinglichen virtuellen Maschine simulieren kann. Auch das vielfach
zum Testen des Modells angewendete Modellierungsschema "Produzent-Komponente-
Konsument” kann verwendet werden, um die Schnittstellen einer iffienquien Kompo-
nente zu belegen. Dabei werden die Komponenten, die die zu untersuchende Komponente
umgeben, durch starke Abstraktionen ersetzt, wobei das von der Komponente einzuhal-
tende Kommunikationsprotokoll gélrleistet wird. Viele weitere Abstraktionsschemen
zum Gewinnen analysierbarer Gesamtmodelle singlioh.

6.6 Zusammenfassung

In dieser Fallstudie wurden diedsungsvorsdiige der vorangehenden Kapitel validiert.
Alle in Kapitel [§ verwendeten Beispiel-Modelle haben den Nachteil, daR sie aus ei-
ner skalierbaren Menge voshnlichen Komponenten zusammengesetzt sind und eine
ubersichtliche Struktur aufweisen. Die Modellierung und Verifikation von industriellen
Realzeit-Systemen stellt nach wie vor eine Herausforderiungjé Forschung im Bereich
der formalen Methoden dar. In der Literatur wurden bereits einige Fallstudien zum Thema
Timed Automata vorgestellt, jedoch erreichte keine den Umfang des hier beschriebenen
Modells einer praxisrelevanten Fertigungsanlage.

Zur Veranschaulichung der Modeltif2e folgen einige quantitative Kenridfen: Das
entwickelte Modell hat in der textuellen Version einedGe von 5059 Zeilen CTA-Code.
Die flache Version, bei dem die hierarchische Struktur und die Instanziierungenésafgel
wurden, umfal3t 13475 Zeilen CTA-Code. Das Modell @itth4 Uhren, 17 diskrete Va-
riablen und 82 Automaten, digber 183 verschiedene Synchronisationsmarken kommuni-
zieren. In diesem Modell werden die elektrischen Signale von 44 Sensoren verarbeitet und
28 Motoren mit verschiedenen Laufrichtungen angesteuert. Dies entspricht mehr als der
doppelten Gil3e der Karlsruher Produktionszelle [LL95], die 13 Aktuatoren und 14 Sen-
soren umfal3t. Bei dieser Betrachtung ist noch ziitksichtigen, dal3 keine der in [LLO5]
veroffentlichten Fallstudien auf Realzeit-Aspekte eingeht.

Es wurde nachgewiesen, dald die Modellierung durch hierarchische Strukturierung des
Modellsuibersichtlich und flexibel durchgéfirt werden kann. Dé&f wurden die Konzepte
und das Vorgehen bei der Modellierung sowie das System-Modell auszugsweise darge-
stellt. Die verschiedenen dlichkeiten der Spezifikation von nachzuweisenden Eigen-
schaften des Modells wurden &utert und die Ergebnisse der automatischen Verifikation
mit Rabbit aufgeiihrt. Die geringen Analysezeiten weisen nach, dal3 das Werkzeug Rabbit
in der Lage ist, grof3e Systeme algorithmisch zu bearbeiten. Damit wurde die in Kapitel 1
gestellte Forderur(g 5 éift, die theoretischen Konzepte zur hierarchischen Modellierung
und die werkzeuguntek#izte Verifikation an einem gfReren System zu erproben.
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Kapitel 7

Zusammenfassung und Ausblick

In den letzten 10 Jahren erlangte der Formalismus der Timed Automata im Bereich der
Modellierung und Verifikation von Realzeit-Systemen immeildgre Bedeutung. Sein
Einsatz war jedoch mit wesentlichen Problemen verbunden, die im Rahmen dieser Arbeit
gelost worden sind:

e GroRRere Systeme lieRen sich bisher nur kompliziert und unstrukturiert modellieren.
Das Modell bestand aus einer Ansammlung von Automaten, die auf einer einzigen
Ebene miteinander kommunizierten. Wiederkehrende Systemteile liel3en sich nicht
einheitlich und wiederverwendbar modellieren; sie muf3ten mehrfach definiert wer-
den.

e Die algorithmische Verifikation war mit den bisherigen Atmen durch enorm
hohen Berechnungsaufwand nur bei kleinen Modellgigloh (Zustandsraum-
Explosion).

Der in dieser Arbeit eingéhrte Modellierungsformalismu€ottbus Timed Auto-
mata erweitert die bestehenden Konzepte der Timed Automata um Konzépteief
Modularit &t. Das Verhalten eines CTA-Modells wird auf die Basis-Semantik von Ti-
med Automata abgebildet. Durch diedglichkeit zur hierarchischen Strukturierung mit
Modulen und durch einen Instanziierungsmechanismus zum mehrfachen Verwenden von
Modulen sowie deren Austauschbarkeit konnten auéRgre System@bersichtlich mo-
delliert werden.

Zur Verifikation von CTA-Modellen wurde eineffiziente BDD-basierte Erreichbar-
keitsanalysevorgestellt, die die in der Literatur bekannten Verifikationswerkzelige f
Timed Automata an Performanédertrifft. Eines der Sclikselkonzepte war dabeli, die
modulare Struktur der Modelle zur Berechnung einer guten Variablenordnung zu nutzen.
Zusatzlich wurde ein&/erfeinerungsanalyseeingefihrt, deren Algorithmen ebenfalls auf
der effizienten BDD-Resentation basieren. Mit ihr sind auclo8ere Modelle verifi-
zierbar, die mit reiner Erreichbarkeitsanalyse nicht analysieragnv

Bei der Modellierung hybrider Systeme reicht die Ausdruckskraft von Timed Auto-
mata nicht aus, um alle Aspekte eines Systems zu erfassen. Deshalb wurde der CTA-
Formalismus zuzlich um den Basisformalismus der hybriden Automaten erweitart; f
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die Integration der Verifikation hybrider Modelle in das Werkzeug wurde eine rechner-
interne Repiisentation auf der Basis der Double Description Method umgesetzt, einer
matrix-basierten Datenstruktuirfkonvexe Polyeder.

Die in dieser Arbeit vorgestellten Konzepte wurden in eindferkzeug-
implementierung realisiert. Das grundlegende Architekturprinzip ist die Flexiailit
So kbnnen nicht nur einzelne Bestandteile des Werkzeugs flexibahdert und erwei-
tert werden, sondern es wird auch die gesamte &Sgmtationsdatenstruktur zur Laufzeit
gewahlt. Dadurch kann das Werkzelig Werschiedene (ziiikftige) Repésentationsarten
als "Einsatzumgebung” genutzt werden, wenn neue Ideen zu Datenstrukturen und Algo-
rithmen der Erreichbarkeitsanalyse schnell empirisch validiert werden sollen. Mit Hil-
fe mehrerer Modell-Beispiele wurde nachgewiesen, dal3 das in dieser Arbeit entstandene
Werkzeug @ir die betrachteten Modelle effizienter ist als die bisher existierenden Verifika-
tionswerkzeuge.

AbschlieRend wurde eirfeallstudie zur Modellierung und Verifikation eines@geren
Systems vorgestellt, eine Fertigungsanlage mit 44 Sensoren und 28 Motoren. Dabei wurde
auf die Vorgehensweise bei der Modellierung eingegangen und die hierarchische Struktur
des Modells erldrt. Eigenschaften wurden exemplarisch spezifiziert und mittels Erreich-
barkeitsanalysé@berpiift. Unter Verwendung modularer Beweistechniken wurden Eigen-
schaften des Systems nicht nir kleine Ausschnitte des Systems verifiziert, sondern auf
das Gesamtsysteiibertragen.

Offene Probleme und Erweiterungen. Aus den folgenden, in dieser Arbeit nicht
bearbeiteten Aspekten ergeben sighdie Weiterentwicklung des vorgestellten Ansatzes
interessante Fragestellungen:

e Codeerzeugung. Die formale Modellierung einer System-Steuerung und die an-
schlieBende Verifikation des Modells sagt wenig @ber die Korrektheit der letzt-
endlich entworfenen Steuerungssoftware. Das Generieren einédhdngstn Pro-
gramms aus dem korrekten Modadikfdie Steuerung iwrde eine wesentliche Berei-
cherung und Vervollgindigung der formalen Methode darstellen.

Zu diesem Thema wurden am Lehrstuhl Software-Systemtechnik bereits einige Un-
tersuchungen vorgenommen. Derzeit stehen ein Interpri@te€C TA-Modelle, der

eine als CTA-Modell gegebene Steuerung abdf und eine spezifische Schnittstel-

le fur die Ansteuerung der Fertigungsanlage zur Mguihg. Die Eingabe-Signale

des Modells werden dabéber den Parallelport eines PCs den Flanken der Sen-
soren in der Fertigungsanlage zugeordnet, die Ausgabe-Signale bewirken Prozedu-
raufrufe, dieliber entsprechende Bits des Parallelports die Motoren steuern. Da-
durch kann aus einem verifizierten Steuerungsmodell direkt ein reales Steuerungs-
programm entstehen, vorerst als PrototiypTest und Validierung.

¢ \erfeinerungsanalyse @r hybride Automaten. Da insbesondereif hybride
Systeme bisher in der Forschung keine effizienten Datenstrukturen und Algorith-
men verfigbar sind, ware eine automatische Verfeinerungsanalyse eine sinnvolle
Erganzung zur Refsentation hybrider Modelle. GRere hybride Modellednnten
durch modulares Beweisen besser aktigt werden.
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Die theoretischen Grundlageiirfdie algorithmische Berechnung einer Simulati-
onsrelation liegen vor, und der Einsatz der Verfeinerungsanalyse im Bereich der
Realzeit-Systeme ergab vielversprechende Ergebnisse (siehe Afschrjitt 6.5.5).

Synthese von DBM und BDD.Die BDD-Rep#&asentation hat einen Nachteil ge-
geriiber der auf Matrizen basierenden Datenstruktur: Grol3e Konstanten in Uhrenbe-
dingungen der Automaten wirken sich negativ auf BDO3& und Berechnungszeit
aus. Eine Synthese von DBMs und BDD&nkte die Vorteile beider Datenstruktu-

ren vereinen. Erste Adsze solcher Datenstrukturen liegen vor, brachten jedoch
bisher nicht den geianschten Erfolg (siehe Abschriitt 1.p.2).

Benutzeroberflache der Werkzeuge. Ein Werkzeug zur Verifikation formaler
Modelle wird in der industriellen Praxis nur eingesetzt, wenn eine graphische
Benutzeroberéiche tir Modellierung und Bedienung der Analysemechanismen zur
Verfugung steht. Das Werkzeug darf zwar kommandozeilenorientiert ausgelegt sein,
muf3 jedoch um eine graphische Obécfie ergnzt werden.

Fur den praktischen Einsatz ist eine graphische Notation der Module und Automaten
erforderlich, so dal3 Modelle durch Zeichnungen statt durch textuelle Beschreibung
definiert und Analyseparameter durch Klick-Boxen komfortabel konfiguriert wer-
den lonnen.

Effiziente DDM-Bibliothek. Die Repasentationiir die Analyse der hybriden Au-
tomaten wurde in dieser Arbeit nur prototypisch implementiert, da die Hauptaufgabe
in der Entwicklung effizienter VerifikationsverfahreiirfRealzeit-Systeme bestand.
Das Problem der Reg@sentation hybrider Systeme mit geeigneten Datenstrukturen
und effizienten Algorithmen wurde bisher weder in der Literatur noch in dieser Ar-
beit gebst. Anstze zur Verbesserung der vorliegenden DDM-Rspntation wur-

den in Abschnitf 5.4.1]5 aufgezeigt.

Entwicklung von Modellen. Im letzten Kapitel wurde angedeutet, daf} Bedarf an
der Untersuchung alternativer Entwicklungsprozessealie formale Modellierung
grof3er Systeme besteht. Bei der Konstruktion des Mod#lldieé Fertigungsanlage

war bereits deutlich zu $pen, dal’ Verbesserungen zur Vorgehensweise und Metho-
dik moglich sind.

Auch technische Prinzipien der Softwaretechnik wurden bei der Entwicklung des
Modells der Fertigungsanlage eingesetzt: Zum Erzeudericher Module wur-

den bestehende Komponenten durch das Muster eines Adapters bzw. Wrappers im
Zusammenspiel mit dem Schablonenmechanismus des CTA-Formalismus wieder-
verwendet. Auchiir die Protokolle zur Kommunikation der Komponenten treten
Muster auf.
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Fazit. Entgegen der zuweilen vertretenen Meinung, dal3 die Technologie des Model-
Checking ihre Grenzen erreicht habe (siehe Ful3note auf[Seite 183), ist diese Arbeit ein
Beleg dailir, dal3 durch die Verkipfung der Ergebnisse aus verschiedenen Bereichen Mo-
delle einer neuen ®Gfienordnung verifiziert werderoknen. Der Leitgedanke war die
Nutzung vonStruktur : Ein Modellierungsformalismus wurde entwickelt, durch den die
in Systemen explizit vorhandene Struktur von Komponenten und deren Kommunikation
in natirlicher Weise im Modell widergespiegelt werden kann. Die strukturierte Model-
lierung erndglicht die Konstruktion von Modellen, die leicht vesdlich, verwendbar
und veanderbar sind. Daberhinaus wird diese Struktur genutzt, um die Verifikations-
aufgabe zu erleichtern. Die hier vorgestellte BDD-Resgntation ist durch das struktur-
orientierte Variablenordnen effizient und @rgticht die Erreichbarkeitsanalysetferer
Modelle. Durch die Verfeinerungsanalyse ist der Einsatz kompositioneller Beweistech-
niken mbglich. Die modulare Modellstruktuiihrt beim Entwicklungsprozel3 zu Verfei-
nerungsstrukturen, die nichtikstlich erzeugt, sondern zur Grundstruktur des Systems
kompatibel sind und als Abstraktion in modularen Beweisen verwendet wetteeR.
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