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Stresz
zenieKomer
yjne systemy 
zasu rze
zywistego s¡ projektowane gªównie w j�zyka
h wyso-kiego poziomu, wspomagany
h przez narz�dzia uªatwiaj¡
e i
h testowanie, symula
j�, 
zygenerowanie kodu wykonywalnego, ale rzadko wspieraj¡
e i
h formaln¡ wery�ka
j�. Przy-kªadami j�zyków wysokiego poziomu, które pozwalaj¡ na wyra»anie zale»no±
i 
zasowy
h s¡Estelle i SDL, j�zyki opisu protokoªów komunika
yjny
h i systemów rozproszony
h. Rów-nie» popularne j�zyki programowania i modelowania s¡ obe
nie wzboga
ane o elementyumo»liwiaj¡
e de�niowanie warunków 
zasowy
h. Z drugiej strony du»a 
z�±¢ bada« w tejdziedzinie doty
zy opra
owania i rozwijania metod wery�ka
ji dla modeli taki
h jak auto-maty 
zasowe i sie
i Petriego z 
zasem. Intensywny rozwój prze»ywaj¡ zwªasz
za metodywery�ka
ji modelowej automatów 
zasowy
h.Aby mó
 zastosowa¢ metody i narz�dzia wery�ka
ji modelowej automatów 
zasowy
h dosprawdzania poprawno±
i systemów 
zasowy
h, opisany
h w j�zyka
h wysokiego poziomu,proponujemy dokona¢ tªuma
zenia z ty
h j�zyków do automatów 
zasowy
h. W tym 
eluwprowadzamy reprezenta
j� po±redni¡, tak zwany j�zyk bazowy. Generowanie automatówodbywa si� w dwó
h kroka
h. Najpierw opis systemu w danym j�zyku jest tªuma
zonydo reprezenta
ji po±redniej, a z niej do automatów 
zasowy
h. Na pierwszy krok powinnysi� skªada¢ przeksztaª
enia wyª¡
znie syntakty
zne. Dlatego j�zyk bazowy musi by¢ wy-star
zaj¡
o bogaty, aby umo»liwi¢ wyra»anie wszystki
h istotny
h aspektów komunika
jii syn
hroniza
ji systemów wspóªbie»ny
h z ograni
zeniami 
zasowymi.W rozprawie zostaªy przedstawione dwie metody generowania automatów 
zasowy
hdla systemu 
zasowego opisanego w j�zyku bazowym. Pierwsza metoda konstruuje jedenautomat 
zasowy (tak zwany automat globalny) dla 
aªego systemu. Niektóre metodyi narz�dzia wery�ka
ji modelowej dziaªaj¡ du»o bardziej efektywnie, je»eli zamiast jednego(naj
z�±
iej du»ego) automatu mog¡ operowa¢ na zbiorze mniejszy
h automatów, opisuj¡-
y
h posz
zególne skªadowe systemu. Dlatego opra
owano drug¡ metod� buduj¡
¡ zbiórautomatów 
zasowy
h dla systemu 
zasowego, w którym posz
zególne automaty odpowia-daj¡ skªadowym systemu.Istotnym problemem w prakty
znym wykorzystaniu metod wery�ka
ji modelowej jestwykªadni
za eksplozja li
zby stanów modelu. Dlatego, pod
zas generowania automatów
zasowy
h wykorzystane s¡ metody reduk
ji modeli. Pra
a przedstawia zastosowanie ana-lizy staty
znej do uzyskania abstrak
yjnego modelu systemu. Proponowana metoda jestoparta na te
hni
e 
i�
ia programów. W przedstawionej metodzie abstrak
ja systemu za-
howuje prawdziwo±¢ formuª logiki temporalnej CTL∗
−X, to jest CTL∗ bez operatora na-st�pnego kroku.Sªowa klu
zowe: systemy 
zasowe, automaty 
zasowe, wery�ka
ja modelowa, analizastaty
zna, metoda 
i�
ia programówKlasy�ka
ja tematy
zna pra
y wedªug ACM Computing Classi�
ation System:D.1.3, D.2.1, D.2.4, F.3.1.



Abstra
tFormal methods used for a pra
ti
al design of timed systems are based on the wellknown spe
i�
ation languages like Estelle, SDL, or Lotos. These formalisms are supportedby various development fa
ilities in
luding editing, 
ode and test generating, debugging, orsimulating. But, they la
k automated veri�
ation tools. On the other hand, model 
he
kingseems to be one of the leading and the most promising veri�
ation te
hniques for hardwareand software. Unfortunately, there is a gap between the above high level spe
i�
ationlanguages and low level input formalisms (mostly networks of timed automata) for model
he
kers.The aim of this thesis is to 
over this gap, i.e., to provide a method of generating timedautomata from high level spe
i�
ation languages. The main idea is to use an intermediaterepresentation. The pro
ess of translation involves two steps � a translation to the inter-mediate language and from the intermediate language to timed automata. The �rst stepshould be merely synta
ti
al, be
ause the intermediate language is ri
h enough to des
ribeall important aspe
ts of 
ommuni
ation and 
on
urren
y.Twe thesis provides two methods of generating timed automata. The �rst one 
onstru
tsone automaton for the whole system whereas the other one � a network of automata, onefor ea
h 
omponent of the spe
i�ed system. A des
ription in terms of lo
al 
omponentsprovides a more 
ompa
t representation and 
an be exploited by symboli
 model 
he
kingmethods that take advantage of lo
ality to alleviate the state explosion problem.The thesis proposes also how stati
 analysis 
an be used to extra
t an abstra
t modelof a timed system. Our method uses te
hniques of program sli
ing to examine syntax ofa system modeled in the intermediate language. The method is property driven. Theabstra
tion is exa
t with respe
t to all properties expressed in the temporal logi
 CTL∗
−X,i.e., CTL∗ without the next step operator. The redu
tion is perfomed at the very beginningof the veri�
ation pro
ess and this makes it bene�
ial and e�
ient in handling the stateexplosion problem.

Keywords: timed systems, timed automata, model 
he
king, stati
 analysis, programsli
ingACM Computing Classi�
ation System: D.1.3, D.2.1, D.2.4, F.3.1.
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Rozdziaª 1Wst�pSystemy 
zasu rze
zywistego, nazywane te» systemami 
zasowymi, to systemy, który
hdziaªanie jest uzale»nione od upªywu 
zasu. Wery�ka
ja systemów 
zasowy
h jest wa»nymzagadnieniem wspóª
zesnej informatyki ze wzgl�du na to, »e 
oraz wi�
ej taki
h systemówma wpªyw na nasze bezpie
ze«stwo � na przykªad systemy sterowania ru
hem drogowymi kolejowym, 
zy oprogramowanie sprz�tu medy
znego.Modelowanie systemów wspóªbie»ny
h, w tym tak»e 
zasowy
h, opiera si� gªównie natrze
h podej±
ia
h: algebrze pro
esów [Mil80℄, komunikuj¡
y
h si� automata
h [Zie87℄ i sie-
ia
h Petriego [Rei85℄. J�zyki wy»szego rz�du opisuj¡
e systemy 
zasowe bazuj¡ gªówniena powy»szy
h modela
h, 
o umo»liwia odpowiednie adaptowanie metod wery�ka
ji. Du»a
z�±¢ bada« w tej dziedzinie doty
zy opra
owania i rozwijania metod wery�ka
ji dla modelisystemów wspóªbie»ny
h z 
zasem taki
h jak automaty 
zasowe [AD90℄ i sie
i Petriego z
zasem [Wal83℄. Intensywny rozwój prze»ywaj¡ zwªasz
za metody wery�ka
ji modelowej(ang. model 
he
king) automatów 
zasowy
h, 
zego dowodem jest powstanie i staªe udosko-nalanie narz�dzi taki
h jak Kronos [DOTY95℄, UppAal [PL00℄, HyTe
h [HHWT97℄ a tak»eVerICS [DJJ+03a℄, rozwijany w Instytu
ie Podstaw Informatyki PAN.Z drugiej strony, komer
yjne systemy 
zasu rze
zywistego s¡ projektowane gªównie wj�zyka
h wy»szego poziomu, wspomagany
h przez narz�dzia uªatwiaj¡
e i
h testowanie,symula
j�, 
zy generowanie kodu wykonywalnego, ale rzadko wspieraj¡
e i
h formaln¡ we-ry�ka
j�. Przykªadami j�zyków wysokiego poziomu, które pozwalaj¡ na wyra»anie zale»no-±
i 
zasowy
h s¡ Estelle [ISO97℄ i SDL [MT01℄, j�zyki opisu protokoªów komunika
yjny
hi systemów rozproszony
h. Równie» powsze
hnie stosowane j�zyki modelowania (takie jakUML), a nawet popularne j�zyki programowania s¡ obe
nie wzboga
ane o elementy umo»-liwiaj¡
e de�niowanie warunków 
zasowy
h [BG00, DJPV02℄.Aby mó
 zastosowa¢ metody i narz�dzia wery�ka
ji modelowej automatów 
zasowy
h dosprawdzania poprawno±
i systemów 
zasowy
h, opisany
h w j�zyka
h wysokiego poziomu,proponujemy dokona¢ tªuma
zenia z ty
h j�zyków do automatów 
zasowy
h.Istotnym problemem w prakty
znym wykorzystaniu metod wery�ka
ji modelowej jestwykªadni
za eksplozja li
zby stanów modelu. Dlatego, pod
zas generowania automatów
zasowy
h wykorzystane s¡ metody reduk
ji modeli.3



Cele rozprawyPodstawowym zamierzeniem rozprawy jest dostar
zenie metod i narz�dzi generowania au-tomatów 
zasowy
h na podstawie opisu systemów w j�zyka
h wysokiego poziomu. W tym
elu wprowadzamy reprezenta
j� po±redni¡, tak zwany j�zyk bazowy. Generowanie automa-tów odbywa si� w dwó
h kroka
h. Najpierw opis systemu w danym j�zyku jest tªuma
zonydo reprezenta
ji po±redniej, a z niej do automatów 
zasowy
h. Na pierwszy krok powinnysi� skªada¢ przeksztaª
enia wyª¡
znie syntakty
zne. Dlatego j�zyk bazowy musi by¢ wy-star
zaj¡
o bogaty, aby umo»liwi¢ wyra»anie wszystki
h istotny
h aspektów komunika
jii syn
hroniza
ji systemów wspóªbie»ny
h z ograni
zeniami 
zasowymi.Dla systemu opisanego w j�zyku bazowym opra
owano metody konstruowania automa-tów 
zasowy
h, a tak»e metod� reduk
ji, dzi�ki której budowane automaty maj¡ mniejszerozmiary (w sensie li
zby zegarów, stanów i tranzy
ji). J�zyk bazowy i obie metody zostan¡krótko omówione w kolejny
h punkta
h, które odpowiadaj¡ gªównym rozdziaªom rozprawy.J�zyk bazowySystem 
zasu rze
zywistego opisujemy w j�zyku bazowym jako zbiór pro
esów, zmien-ny
h 
aªkowity
h i buforów komunika
yjny
h. Ka»dy pro
es jest przedstawiony w sposóbautomatowo-zorientowany. Pro
esy wykonuj¡ pewne ak
je (syn
hroni
zne) wspólnie, a inne(lokalne) na zasadzie przeplotu. J�zyk dostar
za tak»e me
hanizmów do komunika
ji asyn-
hroni
znej � poprzez wymian� wiadomo±
i za pomo
¡ buforów. W j�zyku nie wyst�puj¡jawnie zmienne reprezentuj¡
e 
zas, jednak z ka»d¡ ak
j¡ mo»e by¢ zwi¡zane tak zwanedozwolone opó¹nienie, które okre±la 
zas w jakim ak
ja mo»e by¢ wykonana.W j�zyku mo»na równie» de�niowa¢ zmienne zdaniowe, które mog¡ by¢ u»yte do budowyformuª logi
zny
h ró»ny
h logik temporalny
h opisuj¡
y
h wªasno±
i systemu typowe dlasystemów wspóªbie»ny
h, takie jak wªasno±
i bezpie
ze«stwa i »ywotno±
i. Na przykªadmo»na zde�niowa¢ zmienn¡, która ma warto±¢ prawda zawsze wtedy, gdy pro
es znajdujesi� w okre±lonym stanie lub kiedy warto±¢ zmiennej systemu speªnia okre±lony warunek.W rozprawie przedstawiono skªadni� i semantyk� opera
yjn¡ j�zyka bazowego, a tak»ekilka przykªadów zastosowania j�zyka do opisu systemów z 
zasem.Generowanie automatów 
zasowy
h dla j�zyka bazowegoAutomaty 
zasowe zostaªy zde�niowane w pra
y [AD90℄ jako sko«
zenie stanowe automatyBü
hiego rozszerzone o zmienne rze
zywiste reprezentuj¡
e zegary. Stan w automa
ie 
zaso-wym jest zwy
zajowo nazywany loka
j¡, aby odró»ni¢ go od stanu w jakim mo»e znajdowa¢si� automat, na który opró
z loka
ji skªada si� tak»e warto±
iowanie zegarów. Naj
ze±
ieju»ywana de�ni
ja automatów (tak»e w tej rozprawie) po
hodzi z pra
y [HNSY94b℄, gdziezamiast warunków ak
eptuj¡
y
h Bü
hiego zostaªy wprowadzone niezmienniki loka
ji.Sprowadzanie jednego formalizmu do innego jest powsze
hnie stosowanym rozwi¡za-niem. Tªuma
zenie do automatów 
zasowy
h zostaªo wykonane dla algebry pro
esów ATP[NSY92℄, j�zyka ET-LOTOS [DOY94℄ i j�zyka Esterel wzboga
onego o zale»no±
i 
zasowe[BCP+01℄. Wspóln¡ 
e
h¡ ty
h modeli jest brak me
hanizmów komunika
ji asyn
hroni
z-nej. Wspóªdziaªanie mi�dzy pro
esami opiera si� jedynie na syn
hroni
znym wykonywaniupewny
h ak
ji. W tym przypadku tªuma
zenie polega na zbudowaniu osobnego automatu4




zasowego dla ka»dego pro
esu i naturalnym przeniesieniu metody syn
hroniza
ji (w auto-mata
h 
zasowy
h przej±
ia o tej samej etykie
ie wykonywane s¡ wspólnie). Pewne trudno-±
i pojawiaj¡ si�, gdy j�zyk opisu systemu 
zasowego dostar
za me
hanizmów komunika
jiasyn
hroni
znej, na przykªad poprzez wymian� komunikatów, poniewa» takie bezpo±rednietªuma
zenie nie jest wtedy mo»liwe.W rozprawie zostaªy przedstawione dwie metody generowania automatów 
zasowy
hdla systemu 
zasowego opisanego w j�zyku bazowym. Pierwsza metoda konstruuje jedenautomat 
zasowy (tak zwany automat globalny) dla 
aªego systemu. Loka
ja globalnegoautomatu 
zasowego odpowiada kon�gura
ji systemu okre±lonej przez stany wszystki
h jegoskªadowy
h (pro
esów, zmienny
h i buforów komunika
yjny
h). Intui
yjnie, w globalnymautoma
ie 
zasowym istnieje przej±
ie z jednej loka
ji do drugiej, je»eli system b�da
 wkon�gura
ji odpowiadaj¡
ej pierwszej loka
ji mo»e wykona¢ ak
j�, w wyniku której systemznajdzie si� w kon�gura
ji odpowiadaj¡
ej drugiej loka
ji. Ograni
zenia 
zasowe wykony-wany
h ak
ji s¡ modelowane przez odpowiednie warunki na zegara
h automatu.Niektóre metody i narz�dzia wery�ka
ji modelowej dziaªaj¡ du»o bardziej efektywnie,je»eli zamiast jednego (naj
z�±
iej du»ego) automatu mog¡ operowa¢ na zbiorze mniejszy
hautomatów, opisuj¡
y
h posz
zególne skªadowe systemu. O
zywi±
ie, w 
zasie wery�ka
jianalizowane s¡ przebiegi automatu produktowego automatów skªadowy
h. Dlatego opra
o-wano drug¡ metod� buduj¡
¡ zbiór automatów 
zasowy
h dla systemu 
zasowego, w którymposz
zególne automaty odpowiadaj¡ skªadowym systemu. Loka
je skªadowy
h automatów
zasowy
h odpowiadaj¡ kon�gura
jom posz
zególny
h elementów systemu.W rozprawie zostaªo wykazane, »e dana wªasno±¢ wyra»ona jako formuªa logiki CTL∗jest prawdziwa dla systemu opisanego w j�zyku bazowym wtedy i tylko wtedy, gdy jestprawdziwa dla automatu globalnego zbudowanego dla tego systemu. Analogi
zne twierdze-nie jest prawdziwe dla zbioru automatów 
zasowy
h.W konstruk
ji zwró
ono sz
zególn¡ uwag� na to, aby li
zba zegarów w generowany
hautomata
h byªa jak najmniejsza, poniewa» zªo»ono±¢ problemu wery�ka
ji modelowej au-tomatów 
zasowy
h jest wykªadni
za wzgl�dem li
zby u»yty
h zegarów [AD94℄. Rozwa»amyrównie» metody generowania automatów dla pewny
h podklas systemów j�zyka bazowego,taki
h jak systemy nie wykorzystuj¡
e me
hanizmów komunika
ji asyn
hroni
znej.Przedstawione metody generowania automatów 
zasowy
h zostaªy opublikowane w ma-teriaªa
h konferen
ji CS&P'02 [DJJ02℄ oraz zaimplementowane jako moduªy systemu we-ry�ka
yjnego VerICS [DJJ+03a, DJJ+03b℄ dost�pnego pod adresem:http://veri
s.ipipan.waw.pl.Reduk
ja przestrzeni stanów metod¡ 
i�
iaGªównym problemem w automaty
znej wery�ka
ji modelowej jest wykªadni
za eksplozjali
zby stanów modelu [Val98℄, która ograni
za rozmiary systemów, z którymi mo»na si�zmierzy¢ w pro
esie wery�ka
ji. Z tego powodu metody ograni
zania eksplozji stanówmaj¡ du»e zna
zenie prakty
zne. Dla systemów bez 
zasu zostaªy opra
owane ró»ne me-tody, które redukuj¡ rozmiary przestrzeni stanów u»ytej w pro
esie wery�ka
ji. Metodyte s¡ dostosowane do j�zyków spe
y�ka
ji, w który
h wyra»ane s¡ wery�kowane wªasno±
i,taki
h jak logiki temporalne. Do najwa»niejszy
h z ni
h nale»¡ metody reduk
ji 
z�±
iowo-5



porz¡dkowy
h [Val89, Pel98, GKPP99℄, abstrak
je [DGG94℄, metody wykorzystuj¡
e syme-tri� [EJ93℄, 
zy metody symboli
zne [Bry86, M
M93, BCC+99℄.Niektóre z powy»szy
h metod zostaªy uogólnione dla systemów z 
zasem. Po raz pierw-szy metody reduk
ji 
z�±
iowo-porz¡dkowy
h dla systemów modelowany
h przez sie
i Pe-triego z 
zasem stosuje Yoneda [YSSC93℄. Kolejne próby doty
z¡ automatów 
zasowy
h[Pag96, DGKK98℄. Z kolei metod� abstrak
ji dla systemów 
zasowy
h przedstawiono mi�-dzy innymi w pra
y [DT98℄.Odmiennym podej±
iem jest zastosowanie metod reduk
ji nie na modelu systemu, ale najego reprezenta
ji. Metody takie okre±la si� mianem analizy staty
znej. Jedyn¡ znan¡ prób�zastosowania staty
znej reduk
ji 
z�±
iowo-porz¡dkowej stanowi pra
a [KLM+98℄, w którejreduk
ji poddano j�zyk SDL na etapie tªuma
zenia do j�zyka wej±
iowego wery�katoraCOSPAN [AK96℄.Dla systemów 
zasowy
h jest stosunkowo niewiele opra
owa« na ten temat. W pra
y[BGO02℄ zde�niowano poj�
ie wpªywu (ang. in�uen
e, dualne do poj�
ia niezale»no±
i)dla systemów 
zasowy
h modelowany
h przez automaty 
zasowe rozszerzone o interfejsy.Pozostaªymi te
hnikami analizy staty
znej dla systemów z 
zasem s¡: metoda oparta naelimina
ji nieaktywny
h zegarów [DY96℄ i bardziej ogólna metoda obli
zania istotny
h wa-runków na zegara
h [BBFL03℄ w automata
h 
zasowy
h.W rozprawie przedstawiono metod� konstruk
ji abstrak
yjnego modelu opart¡ na sta-ty
znej analizie opisu systemu, a konkretnie na metodzie 
i�
ia (ang. sli
ing). Metoda tazaproponowana przez Weisera [Wei84℄ polega na wykorzystaniu staty
znej analizy opisusystemu do elimina
ji jego nieistotny
h fragmentów, 
zyli w naszym przypadku taki
h,które nie maj¡ wpªywu na wery�kowane wªasno±
i. Pozwala to na uprosz
zenie opisu, 
oz kolei powoduje zmniejszenie przestrzeni stanów potrzebnej do jego wery�ka
ji. Zalet¡metody jest to, »e peªna przestrze« stanów nie musi by¢ generowana, poniewa» mo»na j¡skonstruowa¢ ju» dla zredukowanego opisu systemu.Pierwotnie metoda 
i�
ia byªa stosowana do uprasz
zania pro
esów ±ledzenia (ang. de-bugging) i symula
ji programów. Byªa tak»e wykorzystywana do reduk
ji przestrzeni stanóww wery�ka
ji modelowej systemów bez 
zasu. Analiza systemów 
zasowy
h ró»ni si� od ana-lizy systemów bez
zasowy
h, poniewa» ograni
zenia naªo»one na 
zas wykonywania ak
jisystemu wprowadzaj¡ nowego rodzaju zale»no±
i.Metoda 
i�
ia zale»y od danej formuªy logi
znej wyra»aj¡
ej wªasno±¢, której prawdzi-wo±¢ 
h
emy sprawdzi¢, a dokªadniej � od zbioru zmienny
h zdaniowy
h, które w
hodz¡w skªad formuªy. Punktem wyj±
iowym jest ustalenie tak zwanego kryterium 
i�
ia, 
zylizbiorów ak
ji i stanów, od który
h bezpo±rednio zale»¡ warto±
i zmienny
h zdaniowy
h zformuªy. Nast�pnie, algorytm reduk
ji bada rekuren
yjnie zale»no±
i mi�dzy ak
jami i sta-nami posz
zególny
h pro
esów systemu za
zynaj¡
 od kryterium 
i�
ia.W systemie 
zasowym wyst�puj¡ 
ztery rodzaje zale»no±
i. Zale»no±¢ dany
h i zale»-no±¢ przepªywu sterowania s¡ klasy
znymi poj�
iami metody 
i�
ia [Tip95℄. Zale»no±¢ odsyn
hroniza
ji jest 
harakterysty
zna dla systemów wspóªbie»ny
h, które mog¡ wykonywa¢pewne ak
je syn
hroni
znie. Natomiast poj�
ie zale»no±
i 
zasowej jest nowym rodzajemzale»no±
i wyst�puj¡
ym tylko w systema
h 
zasowy
h, które zostaªo po raz pierwszy zde-�niowane przez autork� rozprawy.W wery�ka
ji modelowej wªasno±
i programów s¡ opisywane mi�dzy innymi przez for-muªy logik temporalny
h b�d¡
y
h podzbiorami logiki CTL∗ (LTL, CTL) lub TCTL (
za-sowe rozszerzenie CTL−X). Ze wzgl�du na 
harakter proponowany
h reduk
ji (mi�dzy6



innymi elimina
j� pewny
h ak
ji) w naszy
h rozwa»ania
h ograni
zamy si� do podlogik niezawieraj¡
y
h operatora nast�pnego kroku (X). Za
howanie odpowiedni
h klas wªasno±
izapewniamy przez wykazanie odpowiedniej rela
ji mi�dzy modelem konkretnym a abstrak-
yjnym. Dla logiki CTL∗
−X jest to rela
ja bisymula
ji z powtórzeniami (ang. stutteringbisimulation).Artykuªy na temat opra
owanej przez autork� rozprawy metody reduk
ji systemów 
za-sowy
h zostaªy opublikowane w materiaªa
h konferen
ji CS&P'03 [JJ03℄ i CS&P'06 [JP06b℄,a tak»e w 
zasopi±mie Fundamenta Informati
ae [JJ04℄. Metoda 
i�
ia dla j�zyka bazowegozostaªa opra
owana przez autork� rozprawy. Wspóªautor wymieniony
h pra
, Paweª Ja-nowski, wspóªu
zestni
zyª w implementa
ji metody i przeprowadzeniu eksperymentów.Struktura pra
yRozdziaª 2 zawiera wprowadzenie do problematyki rozprawy, w tym podstawowe de�ni
jei poj�
ia doty
z¡
e automatów 
zasowy
h, a tak»e krótkie omówienie sposobu i
h wery�ka-
ji. W rozdziale 3 przedstawiono skªadni� i semantyk� j�zyka bazowego oraz de�ni
je poj�¢doty
z¡
y
h j�zyka, u»ywany
h w dalszy
h rozdziaªa
h. Pokazano tak»e, w jaki sposóbmo»na wyra»a¢ wªasno±
i systemu opisanego w j�zyku bazowym. Rozdziaª zawiera równie»kilka przykªadowy
h spe
y�ka
ji systemów 
zasowy
h.Metody tªuma
zenie j�zyka bazowego do automatów 
zasowy
h (automatu globalnegoi zbioru automatów skªadowy
h) s¡ omówione i zilustrowane na przykªada
h w rozdziale4. Pokazano w nim tak»e, »e przedstawione tªuma
zenie za
howuje prawdziwo±¢ formuªlogiki CTL∗. Rozdziaª zawiera rówie» opis sposobu reduk
ji li
zby zegarów w generowany
hautomata
h.Rozdziaª 5 opisuje reduk
j� przestrzeni stanów modelu za pomo
¡ metody 
i�
ia. Zde�-niowano w nim rela
je zale»no±
i dla programów w j�zyku bazowym, algorytmy obli
zaniaistotny
h opera
ji i istotny
h stanów kontrolny
h oraz pokazano jak z istotny
h elementówskonstruowa¢ zredukowany program. Wa»n¡ 
z�±¢ rozdziaªu stanowi wykazanie, »e przed-stawiona metoda reduk
ji za
howuje prawdziwo±¢ formuª logiki CTL∗

−X. Ostatnia 
z�±¢rozdziaªu zawiera opis wyników eksperymentalny
h.Na ko«
u pra
y umiesz
zono indeks poj�¢ oraz spis ozna
ze« i symboli u»ywany
h wrozprawie.

7
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Rozdziaª 2Automaty 
zasoweRozdziaª ten stanowi wprowadzenie do dalszej 
z�±
i rozprawy. Przedstawiamy w nimpodstawowe poj�
ia zwi¡zane z automatami 
zasowymi.2.1 Automaty 
zasowe2.1.1 Etykietowany system tranzy
yjnyDe�ni
ja 2.1 Etykietowanym systemem tranzy
yjnym nazywany krotk�
TS = (S, s0,Λ,−→ )gdzie:

• S jest zbiorem stanów,
• s0 ∈ S jest stanem po
z¡tkowym,
• Λ jest zbiorem etykiet,
• −→ ⊆ S × Λ × S jest etykietowan¡ rela
j¡ przej±
ia.Elementy zbioru −→ nazywamy przej±
iami lub tranzy
jami. Je»eli (s, λ, s′) ∈ −→, totranzy
j� o etykie
ie λ ze stanu s do stanu s′ ozna
zamy przez s λ

−→ s′, a stan s′ nazywamynast�pnikiem stanu s. �
ie»k¡ w TS ze stanu s ∈ S jest niesko«
zony 
i¡g
s0

λ0−→ s1
λ1−→ s2

λ2−→ . . .gdzie si ∈ S i λi ∈ Λ dla ka»dego i ≥ 0 oraz s0 = s. Wykonaniem lub przebiegiem systemu
TS jest ka»da ±
ie»ka ze stanu po
z¡tkowego s0. Mówimy, »e stan s ∈ S jest osi¡galny zestanu s′ ∈ S, je»eli istnieje ±
ie»ka s0 λ0−→ s1

λ1−→ . . .
λk−1
−→ sk

λk−→ . . . w TS taka, »e s0 = s′i sk = s.Nie
h PV b�dzie ustalonym zbiorem zmienny
h zdaniowy
h i nie
h V : S → 2PV b�dziefunk
j¡ warto±
iuj¡
¡, która ka»demu stanowi przypisuje podzbiór zbioru PV . Intui
yjnie,zbiór V(s) jest zbiorem zmienny
h zdaniowy
h prawdziwy
h w stanie s. Par� M = (TS,V)nazywamy modelem (z powodów history
zny
h nazywana jest tak»e struktur¡ Kripkego).9



2.1.2 SkªadniaAutomaty 
zasowe zostaªy zde�niowane w pra
y [AD90℄ jako sko«
zenie stanowe automatyBü
hiego rozszerzone o zmienne rze
zywiste reprezentuj¡
e zegary. Naj
ze±
iej u»ywanade�ni
ja automatów (tak»e w tej rozprawie) po
hodzi z pra
y [HNSY94b℄, gdzie zamiastwarunków ak
eptuj¡
y
h Bü
hiego zostaªy wprowadzone niezmienniki loka
ji.Nie
h ZZ ozna
za zbiór li
zb 
aªkowity
h, IN � zbiór li
zb naturalny
h (nieujemny
hli
zb 
aªkowity
h), a IR+ � zbiór nieujemny
h li
zb rze
zywisty
h.ZegaryNie
h X b�dzie sko«
zonym zbiorem zmienny
h zwany
h zegarami. Zbiór Ψ(X) wszystki
hograni
ze« zegarów (lub warunków na zegara
h) ze zbioru X de�niujemy induk
yjnie wnast�puj¡
y sposób:
ψ ::= true | x ∼ c | x− y ∼ c | ψ ∧ ψgdzie x, y ∈ X, c ∈ IN oraz ∼ ∈ {≤, <,>,≥}. O zbiorze Ψ(X) powiemy, »e nie zawieraró»ni
 zegarów, je»eli mo»na go opisa¢ gramatyk¡ w posta
i:

ψ ::= true | x ∼ c | ψ ∧ ψWarto±
iowanie zegarówFunk
j� 
aªkowit¡ τ : X → IR+, która ka»demu zegarowi przypisuje nieujemn¡ warto±¢,nazywamy warto±
iowaniem zegarów. Przez τ |= ψ b�dziemy ozna
za¢, »e warto±
iowanie
τ ∈ IRX+ speªnia ograni
zenie ψ ∈ Ψ(X). Speªnialno±¢ τ |= ψ de�niujemy induk
yjnie:

• τ |= true,
• τ |= x ∼ c wtedy i tylko wtedy, gdy τ(x) ∼ c,
• τ |= x− y ∼ c wtedy i tylko wtedy, gdy τ(x) − τ(y) ∼ c,
• τ |= ψ1 ∧ ψ2 wtedy i tylko wtedy, gdy τ |= ψ1 i τ |= ψ2.W przyj�tym modelu zakªadamy, »e 
zas pªynie tak samo dla wszystki
h zegarów. Dla

δ ∈ IR+, τ + δ ozna
za warto±
iowanie zegarów τ ′ takie, »e τ ′(x) = τ(x) + δ dla ka»dego
x ∈ X . Na zbiorze zegarów de�niujemy opera
j� zerowania zegarów z pewnego podzbioru.Dla Y ⊆ X , nie
h τ [Y := 0], ozna
za warto±
iowanie zegarów τ ′ takie, »e τ ′(x) = 0 dla
x ∈ Y i τ ′(x) = τ(x) dla x ∈ X/Y . Przez τ0 ozna
zamy po
z¡tkowe warto±
iowanie zegarówtakie, »e τ0(x) = 0 dla ka»dego x ∈ X .Automat 
zasowyDe�ni
ja 2.2 Automatem 
zasowym nazywamy krotk� TA = (Σ, L, l0, X,E, I), gdzie:

• Σ jest sko«
zonym zbiorem etykiet,
• L jest sko«
zonym zbiorem loka
ji, 10



• l0 ∈ L jest loka
j¡ po
z¡tkow¡,
• X jest sko«
zonym zbiorem zegarów,
• E ⊆ L× Σ × Ψ(X) × 2X × L jest rela
j¡ przej±
ia,
• I : L −→ Ψ(X) jest niezmiennikiem loka
ji.Niezmiennik I(l) okre±la warunek jaki musz¡ speªnia¢ warto±
i zegarów, aby automat mógªznajdowa¢ si� w loka
ji l. Element zbioru E zapisany jako l σ,ψ,Y−→ l′ reprezentuje tranzy
j�z loka
ji l (¹ródªowej) do loka
ji l′ (do
elowej) o etykie
ie σ, gdzie ψ okre±la warunekumo»liwienia tranzy
ji, 
zyli warunek jaki musz¡ speªnia¢ warto±
i zegarów, aby mo»nabyªo wykona¢ t� tranzy
j�, a Y ⊆ X jest zbiorem zegarów do wyzerowania w trak
iewykonywania tej tranzy
ji.2.1.3 SemantykaDe�ni
ja 2.3 Semantyk¡ automatu 
zasowego TA = (Σ, L, l0, X,E, I) jest etykietowanysystem tranzy
yjny TSa = (Sa, s

0
a,Λa,−→a), gdzie:

• Sa = {(l, τ) | l ∈ L ∧ τ ∈ IRX+ ∧ τ |= I(l)} jest zbiorem stanów,
• s0a = (l0, τ0) ∈ Sa jest stanem po
z¡tkowym,
• Λa = Σ ∪ IR+ jest zbiorem etykiet,
• −→a ⊆ Sa × Λa × Sa jest rela
j¡ przej±
ia, 
zyli najmniejsz¡ rela
j¡ speªniaj¡
¡ wa-runki:� (l, τ)

σ
−→ (l′, τ ′) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje tranzy
ja l σ,ψ,Y−→ l′ ∈ E taka, »e

τ |= ψ, τ ′ = τ [Y := 0] i τ ′ |= I(l′),� (l, τ)
δ

−→ (l′, τ ′) wtedy i tylko wtedy, gdy δ ≥ 0, l = l′, τ ′ = τ + δ i τ ′ |= I(l).Stanem automatu 
zasowego jest para (l, τ), gdzie l ∈ L jest loka
j¡, a τ jest warto±
iowa-niem zegarów speªniaj¡
ym niezmiennik loka
ji l. Zauwa»my, »e mo»e by¢ nieprzeli
zalniewiele stanów automatu 
zasowego. Ze stanu (l, τ) automat mo»e przej±¢ do jednego zestanów:
• (l′, τ ′) (nast�pnik ak
yjny) wykonuj¡
 tranzy
j� l σ,ψ,Y−→ l′ ∈ E (przej±
ie ak
yjne),je»eli jest ona mo»liwa do wykonania, 
zyli warto±
iowanie zegarów τ speªnia ogra-ni
zenie ψ a warto±
iowanie τ ′ = τ [Y := 0] speªnia ograni
zenie wyra»one przezniezmiennik loka
ji l′,
• (l, τ+δ) (nast�pnik 
zasowy), wykonuj¡
 przej±
ie reprezentuj¡
e upªyw 
zasu (przej-±
ie 
zasowe) � pod warunkiem, »e ograni
zenia wyra»one przez niezmiennik zwi¡-zany z loka
j¡ l pozostan¡ speªnione dla warto±
iowania τ + δ.11



Przebiegi
s−przebiegiem automatu 
zasowego TA jest niesko«
zony 
i¡g stanów:

s0
λ0→ s1

λ1→ s2
λ2→ . . .gdzie si ∈ Sa i λi ∈ Σ ∪ IR+ dla ka»dego i ≥ 0 oraz s0 = s.Przebieg automatu 
zasowego nazywamy post�puj¡
ym, je»eli suma ∑

{i∈IN |λi∈IR+} λijest niesko«
zona. Przebieg, który nie jest post�puj¡
y jest nazywany przebiegiem Zenonaod imienia gre
kiego �lozofa z IV w p.n.e. Automat 
zasowy TA jest post�puj¡
y, je»eliwszystkie jego s0−przebiegi s¡ post�puj¡
e. Poj�
ie post�powo±
i systemów 
zasowy
h jestanalizowane mi�dzy innymi w pra
a
h [AL91, GSSAL94, AH97℄.2.1.4 Zªo»enie automatów 
zasowy
hSystemy 
zasu rze
zywistego 
z�sto maj¡ budow� modularn¡, 
o zna
zy, »e mo»na je opisa¢jako zbiór wspóªpra
uj¡
y
h ze sob¡ skªadowy
h. Formalizm automatów 
zasowy
h równie»daje tak¡ mo»liwo±¢. Elementy systemu mo»na opisa¢ jako oddzielne automaty 
zasowe.Caªy system mo»e by¢ wtedy reprezentowany przez jeden automat 
zasowy powstaªy ze zªo-»enia automatów opisuj¡
y
h posz
zególne elementy. Automat taki nazywamy automatemproduktowym.Zªo»enie polega na jedno
zesnym (syn
hroni
znym) wykonaniu tranzy
ji o taki
h sa-my
h etykieta
h przez wiele automatów. Pozostaªe przej±
ia s¡ niezale»ne i s¡ wykonywanena zasadzie przeplotu. Przyjmujemy, »e tranzy
j� syn
hroni
zn¡ musz¡ wykona¢ wszystkieautomaty 
zasowe, które maj� etykiet� tej tranzy
ji w swoim zbiorze etykiet (tak zwanamultisyn
hroniza
ja).Nie
h TAi = (Σi, Li, l
0
i , Xi, Ei, Ii) b�dzie automatem 
zasowym dla 1 ≤ i ≤ n oraz nie
h

Σ(σ) = { 1 ≤ i ≤ n | σ ∈ Σi } ozna
za zbiór numerów automatów 
zasowy
h zawieraj¡
y
hetykiet� σ.De�ni
ja 2.4 Nie
h TAi = (Σi, Li, l
0
i , Xi, Ei, Ii) b�dzie automatem 
zasowym dla 1 ≤ i ≤

n. Produktem n automatów 
zasowy
h (ozna
zanym przez TA1 ‖ TA2 ‖ . . . ‖ TAn) jestautomat 
zasowy TA = (Σ, L, l0, X,E, I), gdzie:
• Σ =

⋃n
i=1 Σi,

• L =
∏n
i=1 Li,

• l0 = (l01, . . . , l
0
n),

• X =
⋃n
i=1Xi,

• tranzy
ja ((l1, . . . , ln), σ,
∧

i∈Σ(σ) ψi,
⋃

i∈Σ(σ) Yi, (q
′
1, . . . , q

′
n)) ∈ E wtedy i tylko wtedy,gdy (li, σi, ψi, Yi, l

′
i) ∈ Ei dla ka»dego i ∈ Σ(σ) oraz l′i = li dla i ∈ {1, . . . , n} \ Σ(σ),

• I(l1, . . . , ln) =
∧n
i=1 Ii(li). 12



2.1.5 ModelNie
h PV b�dzie zbiorem zmienny
h zdaniowy
h. De�niujemy funk
j� warto±
iuj¡
¡ VTA :
L → 2PV, która ka»dej loka
ji automatu przypisuje podzbiór zbioru PV . Intui
yjnie, je»eli
p ∈ VTA(l), to zna
zy, »e zdanie reprezentowane przez p jest prawdziwe w loka
ji l.Dla danego zbioru automatów 
zasowy
h TA1, TA2, . . . , TAn i funk
ji VTAi

: Li → 2PV,funk
j� warto±
iuj¡
¡ VTA′ : L′ → 2PV dla produktu automatów TA′ = TA1 ‖ TA2 ‖ . . . ‖
TAn de�niujemy w nast�puj¡
y sposób dla l = (l1, . . . , ln) ∈ L′:

p ∈ VTA′(l) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje 1 ≤ i ≤ n takie, »e p ∈ VTAi
(li).Funk
j� warto±
iuj¡
¡ VTA mo»emy w naturalny sposób rozszerzy¢ na funk
j� Va : Sa →

2PV warto±
iuj¡
¡ stany systemu tranzy
yjnego dla automatu TA. Dla p ∈ PV i s = (l, τ),gdzie l ∈ L i τ ∈ IRX
+ :
p ∈ Va(s) wtedy i tylko wtedy, gdy p ∈ VTA(l).Modelem dla automatu 
zasowego TA jest para

Ma = (TSa,Va).2.1.6 PrzykªadyProdukt automatówNa rysunku 2.1 przedstawiono dwa automaty 
zasowe A1 i A2 oraz i
h produkt A1 ‖ A2.Automat 
zasowy A1 ma dwie loka
je: A i B, jeden zegar x i zbiór etykiet Σ1 = {a, b, d}.Loka
j¡ po
z¡tkow¡ automatu (ozna
zon¡ maª¡ strzaªk¡) jest loka
ja A. Rela
ja przej±
ia
E1 skªada si� z nast�puj¡
y
h elementów: A

a,true,{x}
−→ B, B b,x<4,∅

−→ A i B d,true,{x}
−→ B.Niezmienniki w obydwu loka
ja
h automatu A1 s¡ równe true1.Automat 
zasowy A2 ma równie» dwie loka
je: C i D, jeden zegar y i zbiór etykiet

Σ2 = {a, c, d}. Loka
j¡ po
z¡tkow¡ automatu A2 jest loka
ja C. Rela
ja przej±
ia E2 skªadasi� z nast�puj¡
y
h elementów: C a,true,{y}
−→ D, D c,y<2,∅

−→ C i D d,y>1,{y}
−→ D. Niezmienniki wobydwu loka
ja
h automatu A2 s¡ równe true.Automat produktowy A1 ‖ A2 skªada si� z 
ztere
h loka
ji: (A,C), (A,D), (B,C)i (B,D). Automaty A1 i A2 wykonuj¡ przej±
ia o etykieta
h a i d wspólnie (syn
hroni
znie),a pozostaªe przej±
ia (o etykieta
h b i c) na zasadzie przeplotu. Jednym z mo»liwy
h s0-przebiegów automatu produktowego jest nast�puj¡
y przebieg (para (l, τ), gdzie l = (l1, l2),

l1 ∈ L1, l2 ∈ L2 i τ = (τ(x), τ(y)), ozna
za stan automatu):
((A,C), (0, 0))

a
−→ ((B,D), (0, 0))

0.5
−→ ((B,D), (0.5, 0.5))

b
−→ ((A,D), (0.5, 0.5))

0.5
−→

((A,C), (1, 1))
a

−→ ((B,D), (0, 0))
0.5
−→ . . .1Na rysunka
h pomijamy niezmienniki i warunki równe true, a tak»e puste zbiory zegarów do wyzero-wania. 13
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x < 4Rysunek 2.1: Produkt automatów 
zasowy
hProtokóª Fis
hera wzajemnego wyklu
zaniaOd momentu opublikowania w pra
y [ACD+92℄ protokóª Fis
hera wzajemnego wyklu
zaniastaª si� jednym z najbardziej znany
h przykªadów automatów 
zasowy
h. Rysunek 2.2przedstawia ten protokóª dla dwó
h pro
esów.Wzajemne wyklu
zanie pro
esów polega na tym, »e »adne dwa pro
esy nie mog¡ jed-no
ze±nie wykonywa¢ pewny
h 
zynno±
i, które s¡ okre±lane jako sek
ja kryty
zna. Wprzykªadzie, automat P1 nie mo»e przebywa¢ w loka
ji critical1, je»eli automat P2 znaj-duje si� w tym 
zasie w loka
ji critical2. Fis
her zaproponowaª nast�puj¡
e rozwi¡zanietego problemu. Dost�p do sek
ji kryty
znej jest koordynowany przez globaln¡ zmienn¡modelowan¡ przez trze
i automat. Ka»dy pro
es b�d¡
 w stanie bez
zynno±
i (idle) mo»ezgªosi¢ 
h�¢ wej±
ia do sek
ji kryty
znej pod warunkiem, »e zmienna ma warto±¢ 0. Au-tomat P1 mo»e wykona¢ przej±
ie start1 do loka
ji trying1, tylko wtedy, gdy automat Xjest w loka
ji s0 (
o odpowiada temu, »e zmienna ma warto±¢ 0). Co najwy»ej D jednostek
zasu pó¹niej automat P1 prze
hodzi do loka
ji waitng1 wykonuj¡
 tranzy
j� setX1 odpo-wiadaj¡
¡ nadaniu zmiennej warto±
i 1. Ograni
zenia na 
zas wykonania tranzy
ji setX1s¡ wyra»one przez warunek z1 < D, gdzie z1 jest zegarem zerowanym przy wykonywaniutranzy
ji start1 i setX1. Od tego momentu automat P1 jest gotowy do wej±
ia do sek
jikryty
znej (przej±
ie enter1 do loka
ji critical1), ale »eby to zrobi¢ musi od
zeka¢ w loka
ji
waiting1 
o najmniej d jednostek 
zasu. Jest to okre±lone przez warunek z1 > d. Pro
es
P1 opusz
za sek
j� kryty
zn¡ wykonuj¡
 tranzy
j� setX01. Dziaªanie automatu P2 jestanalogi
zne.Automat X ma trzy loka
je odpowiadaj¡
e trzem warto±
iom zmiennej, 
zyli s0, s114
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i s2. Po
z¡tkowo zmienna ma warto±¢ 0. Je»eli pro
es o numerze i 
h
e wej±¢ do sek
jikryty
znej, to ustawia zmienn¡ na i, 
o ozna
za, »e automat X prze
hodzi do loka
ji si.Nast�pnie zmienna mo»e zosta¢ ustawiona na 0 lub na j, je»eli pro
es o numerze j zgªosiª»¡danie wej±
ia do sek
ji kryty
znej.2.2 Wery�ka
ja automatów 
zasowy
h2.2.1 Logiki temporalneWªasno±
i systemów 
zasowy
h s¡ zazwy
zaj wyra»ane w posta
i formuª logik temporal-ny
h zarówno 
zasowy
h, jak i bez
zasowy
h (dobrym wprowadzeniem do logik modalny
hi temporalny
h s¡ pra
e [HC84, Gol92℄).W tej 
z�±
i przedstawimy skªadni� i semantyk� logiki CTL∗[CES86℄ oraz jej najwa»niej-sze podlogiki i rozszerzenia 
zasowe. Innymi wa»nymi logikami temporalnymi s¡: modalnyra
hunek-µ [Koz83℄ i jego 
zasowe rozszerzenie � modalny ra
hunek-Tµ [HNSY94a℄, któ-ry
h nie b�dziemy tu omawia¢. Przegl¡d i porównanie logik temporalny
h dla systemów
zasowy
h mo»na znale¹¢ mi�dzy innymi w pra
a
h [Eme90, AH92, Pen95℄.Skªadnia CTL∗Jak poprzednio, nie
h PV b�dzie zbiorem zmienny
h zdaniowy
h. Zbiór formuª stanowy
hi zbiór formuª ±
ie»kowy
h de�niujemy induk
yjnie w nast�puj¡
y sposób:
• ka»da zmienna zdaniowa ze zbioru PV jest formuª¡ stanow¡,
• je»eli ϕ i ψ s¡ formuªami stanowymi, to ¬ϕ i ϕ∧ψ s¡ równie» formuªami stanowymi,
• je»eli ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡, to Aϕ jest formuª¡ stanow¡,
• ka»da formuªa stanowa ϕ jest równie» formuª¡ ±
ie»kow¡,
• je»eli ϕ i ψ s¡ formuªami ±
ie»kowymi, to ¬ϕ i ϕ∧ψ s¡ równie» formuªami ±
ie»kowymi,
• je»eli ϕ i ψ s¡ formuªami ±
ie»kowymi, to Xϕ i U(ϕ, ψ) s¡ równie» formuªami ±
ie»ko-wymi.Operatory ¬, ∧ i ∨ nazywamy logi
znymi. Operator alternatywy (∨) de�niujemy nast�-puj¡
o:

ϕ ∨ ψ
def
= ¬(¬ϕ ∧ ¬ψ)Mówi¡
 nieformalnie, operator A, który nazywamy kwanty�katorem ±
ie»kowym, ozna
za�dla wszystki
h ±
ie»ek�, 
zyli Aϕ w danym stanie ozna
za, »e dla wszystki
h ±
ie»ekwy
hodz¡
y
h z tego stanu jest prawdziwa formuªa ϕ. De�nujemy równie» operator E,który jest kwanty�katoren ±
ie»kowym dualnym do A, ozna
zaj¡
ym istnienie ±
ie»ki:Eϕ def

= ¬A¬ϕOperator modalny U (od ang. until) nazywamy stanowym. U(ϕ, ψ) (
zytamy: ϕ �a»do� ψ ) ozna
za, »e na danej ±
ie»
e istnieje stan, w którym jest prawdziwa formuªa ψi we wszystki
h stana
h go poprzedzaj¡
y
h jest prawdziwa formuªa ϕ. De�nujemy tak»enast�puj¡
e operatory stanowe: 16



• R � operator dualny do U. R(ϕ, ψ) ozna
za, »e dla wszystki
h stanów jest prawdziwaformuªa ψ lub istnieje taki stan, dla którego jest prawdziwa formuªa ϕ (
zytamy: ϕ�zwalnia� ψ ):
R(ϕ, ψ)

def
= ¬U(¬ϕ,¬ψ)

• G � operator ozna
zaj¡
y �dla wszystki
h stanów na ±
ie»
e�:
Gϕ

def
= R(false, ϕ)

• F � operator dualny do G, ozna
z¡ja
y istnienie stanu na ±
ie»
e:
Fϕ

def
= U(true, ϕ)Kilka przykªadów formuª temporalny
h znajduje si� w nast�pnym rozdziale rozprawy(punkt 3.4).Semantyka CTL∗Nie
h M = (TS,V), gdzie S = (S, s0,Λ,−→) b�dzie modelem, o którym zakªadamy, »erela
ja przej±
ia −→ jest 
aªkowita, 
zyli dla ka»dego s ∈ S istniej¡ s′ ∈ S i λ ∈ Λ takie, »e

s
λ

−→ s′ (
aªkowito±¢ rela
ji mo»emy zapewni¢ dodaj¡
 do stanów nie maj¡
y
h nast�pnikaprzej±
ia do ni
h samy
h). Nie
h σ = s0
λ0−→ s1

λ1−→ . . . ozna
za niesko«
zon¡ ±
ie»k� w TS,a σi = si
λi−→ si+1

λi+1
−→ . . . nie
h b�dzie su�ksem σ.De�ni
ja 2.5 Prawdziwo±¢ formuªy ϕ w stanie s modelu M (
o ozna
zamy M, s |= ϕ 2)de�niujemy induk
yjnie w nast�puj¡
y sposób:

• M, s |= p wtedy i tylko wtedy, gdy p ∈ V(s) dla p ∈ PV ,
• M, s |= ¬ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, »e M, s |= ϕ,
• M, s |= ϕ ∧ ψ wtedy i tylko wtedy, gdy M, s |= ϕ i M, s |= ψ,
• M, s |=Aϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M, σ |= ϕ dla ka»dej ±
ie»ki σ ze stanu s,
• M, σ |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M, s0 |= ϕ,
• M, σ |= ¬ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, »e M, σ |= ϕ,
• M, σ |= ϕ ∧ ψ wtedy i tylko wtedy, gdy M, σ |= ϕ i M, σ |= ψ,
• M, σ |=Xϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M, σ1 |= ϕ,
• M, σ |=U(ϕ, ψ) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje i ≥ 0 takie, »e M, σi |= ψ oraz
M, σj |= ϕ dla 0 ≤ j < i.2Model M mo»emy opu±
i¢, je»eli wynika on jasno z kontekstu. Piszemy wtedy s |= ϕ.17



Podlogiki CTL∗Poni»ej przedstawiamy krótko najpopularniejsze podlogiki CTL∗. Podlogik� CTL∗, w któ-rej:
• nie wyst�puj¡ kwanty�katory egzysten
jalne i nega
ja mo»e wyst�powa¢ tylko w pod-formuªa
h nie zawieraj¡
y
h operatorów modalny
h, nazywamy ACTL*,
• ka»dy modalny operator stanowy jest poprzedzony kwanty�katorem ±
ie»kowym (
zylikwanty�katory A i E oraz operatory X, U, R, G i F mog¡ wyst�powa¢ tylko parami� w kombina
ja
h: AG, AF, EG, EF, AX itd.), nazywamy CTL [EC82℄,
• formuªy s¡ wyª¡
znie posta
i Aϕ, gdzie ϕ nie zawiera kwanty�katorów ±
ie»kowy
h,nazywamy LTL [Pnu77℄,
• nie wyst�puje operator modalny X, nazywamy CTL∗

−X (analogi
znie de�niujemy pod-logiki ACTL∗
−X, CTL−X i LTL−X).

TCTLJedn¡ z najbardziej znany
h 
zasowy
h logik temporalny
h jest TCTL [ACD90℄. LogikaTCTL jest rozszerzeniem 
zasowym CTL−X, w którym operatorom modalnym towarzy-sz¡ przedziaªy okre±laj¡
e ograni
zenia 
zasowe. Zbiór formuª logiki TCTL de�niujemyinduk
yjnie w nast�puj¡
y sposób:
• ka»da zmienna zdaniowa ze zbioru PV jest formuª¡,
• je»eli ϕ i ψ s¡ formuªami, to ¬ϕ i ϕ ∧ ψ s¡ równie» formuªami,
• je»eli ϕ i ψ s¡ formuªami, to AUJ (ϕ, ψ) jest formuª¡, gdzie J jest przedziaªem, okre-±lonym w zbiorze IR+, posta
i: (d1, d2), (d1, d2], (d1,∞), [d1, d2), [d1, d2] lub [d1,∞)dla d1, d2 ∈ IN.Pozostaªe operatory de�niujemy w sposób analogi
zny do podanego w
ze±niej. Na przy-kªad formuªa AG[0,∞)(p1 ⇒ AF[0,10]p2), gdzie p1, p2 ∈ PV ozna
za, »e zawsze gdy za
hodzi

p1, to w 
i¡gu 10 jednostek 
zasu za
hodzi p2. Semantyka dla TCTL jest przedstawionami�dzy innymi w pra
y [ACD93℄.2.2.2 Wery�ka
ja modelowaPowiemy, »e formuªa ϕ logiki temporalnej CTL∗ jest prawdziwa w modelu M wtedy i tylkowtedy gdy M, s0 |= ϕ, 
zyli ϕ jest prawdziwa w stanie po
z¡tkowym modelu M.Problem wery�ka
ji modelowej polega na sprawdzeniu, 
zy dana formuªa ϕ jest praw-dziwa w modelu M. Istnieje wiele metod rozwi¡zywania tego problemu. Najstarsze opra
o-wane metody wykorzystuj¡ te
hnik� etykietowania stanów (ang. state labelling) formuªami,które s¡ prawdziwe w ty
h stana
h. Algorytm etykietowania rozpo
zyna od analizy naj-prostszy
h skªadowy
h formuªy, 
zyli od zmienny
h zdaniowy
h. W kolejny
h kroka
h stanyetykietowane s¡ podformuªami o 
oraz wi�kszej dªugo±
i.18



Inne podej±
ie (nazywane automatowym) polega na konstruk
ji automatu dla nega
jiformuªy, której prawdziwo±¢ 
h
emy sprawdzi¢. Nast�pnie budowany jest produkt auto-matu opisuj¡
ego dziaªanie systemu i automatu dla nega
ji formuªy. Wery�ka
ja polegana sprawdzeniu, 
zy j�zyk ak
eptowany przez automat produktowy jest niepusty. General-nie problem niepusto±
i dla dowolnego automatu 
zasowego jest nierozstrzygalny, jednakw przypadku wery�ka
ji modelowej automat produktowy jest spe
y�
znej posta
i i pro-blem sprawdzenia niepusto±
i ak
eptowanego przez niego j�zyka sprowadza si� do problemujednoliterowej niepusto±
i, który ma rozwi¡zanie o zªo»ono±
i liniowej [DW99℄.Kolejn¡ grup� metod stanowi¡metody symboli
zne, 
zyli takie, w który
h przestrze« sta-nów jest reprezentowana w sposób symboli
zny, na przykªad w posta
i ró»ny
h diagramówde
yzyjny
h, taki
h jak NDD (Numeri
 De
ision Diagrams) [ABK+97℄, CDD (Clo
k De
i-sion Diagrams) [Wan00℄, 
zy DDD (Di�eren
e De
ision Diagrams) [MLAH99℄. Do metodsymboli
zny
h mo»na zali
zy¢ tak»e te
hniki oparte na kodowaniu systemów 
zasowy
h i i
hwªasno±
i w posta
i formuª logiki zdaniowej i wykorzystaniu algorytmów i narz�dzi spraw-dzaj¡
y
h speªnialno±¢ taki
h formuª (ang. SAT-solvers). Przegl¡d metod symboli
zny
hzwi¡zany
h z te
hnik¡ SAT przedstawiono w [PBG05℄.Podstawow¡ lektur¡ na temat wery�ka
ji modelowej jest pra
a [CGP99℄. Natomiastsz
zegóªowy i aktualny przegl¡d te
hnik wery�ka
ji modelowej systemów 
zasowy
h oraznarz�dzi, które je wykorzystuj¡ mo»na znale¹¢ w pra
y [PP06℄.Ch
ieli±my podkre±li¢, »e w wi�kszo±
i przypadków problem wery�ka
ji modelowej for-muª TCTL rozwi¡zuje si� poprzez przeªo»enie go na problem wery�ka
ji modelowej formuªCTL. Dlatego w rozprawie kon
entrujemy si� na wykazaniu, »e prezentowane przez nasmetody za
howuj¡ prawdziwo±¢ formuª bez
zasowy
h logik temporalny
h.2.2.3 Rela
je równowa»no±
i systemówNa konie
 podamy podstawowe rela
je równowa»no±
i mi�dzy systemami, które 
haraktery-zuj¡ równie» systemy 
zasowe, a mianowi
ie rela
j� silnej symula
ji (ang. strong simulation)i symula
ji z powtórzeniami (ang. stuttering simulation).Nie
h M = (TS,V) i M′ = (TS ′,V ′) b�d¡ dwiema strukturami takimi, »e TS =

(S, s0,Λ,−→), TS′ = (S′, s0
′
,Λ′,−→′), V : TS → 2PV i V ′ : TS′ → 2PV dla pewnegozbioru zmienny
h zdaniowy
h PV .Silna bisymula
jaDe�ni
ja 2.6 [BCG88℄ Rela
ja ∼=b⊆ S×S′ jest rela
j¡ silnej symula
ji pomi�dzy dwiemastrukturami M i M′ je»eli speªnione s¡ nast�puj¡
e warunki:1. s0 ∼=b s

0′ i2. je»eli s ∼=b s
′, to V(s) = V ′(s′) i dla ka»dego stanu s1 w M takiego, »e s λ

−→ s1, gdzie
λ ∈ Λ, istnieje stan s′1 w M′ i etykieta λ′ ∈ Λ′ takie, »e s′ λ′

−→ s′1 i s1 ∼=b s
′
1.Rela
ja ∼=b jest rela
j¡ silnej bisymula
ji, je»eli ona i rela
ja do niej odwrotna s¡ silnymisymula
jami. 19



Twierdzenie 2.7 [BCG88℄ Nie
h ϕ b�dzie formuª¡ CTL∗ nad zbiorem zmienny
h zdanio-wy
h PV , nie
h M i M′ b�d¡ dwiema sko«
zonymi strukturami i nie
h rela
ja ∼=b b�dzierela
j¡ silnej bisymula
ji pomi�dzy M i M′. Dla ka»dej pary stanów s i s′ taki
h, »e s ∼=b s
′za
hodzi M, s |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M′, s′ |= ϕ.Bisymula
ja z powtórzeniamiDe�ni
ja 2.8 [BCG88, GKPP99℄ Rela
ja ∼=sb⊆ S × S′ jest rela
j¡ symula
ji z powtó-rzeniami pomi�dzy dwiema strukturami M i M′, je»eli speªnione s¡ nast�puj¡
e warunki:1. s0 ∼=sb s

0′ i2. je»eli s ∼=sb s
′, to V(s) = V ′(s′) i dla ka»dej ±
ie»ki σ w M ze stanu s, istnieje ±
ie»ka

σ′ w M′ ze stanu s′, podziaª B1, B2, . . . ±
ie»ki σ i podziaª B′
1, B

′
2, . . . ±
ie»ki σ′ taki,»e dla ka»dego j ≥ 1, Bj i B′

j s¡ niepuste i sko«
zone oraz ka»dy stan z Bj jest wrela
ji ∼=sb z ka»dym stanem z B′
j .Rela
ja ∼=sb jest rela
j¡ bisymula
ji z powtórzeniami, je»eli ona i rela
ja do niej odwrotnas¡ symula
jami z powtórzeniami.Twierdzenie 2.9 [BCG88, GKPP99℄ Nie
h ϕ b�dzie formuª¡ CTL∗

−X nad zbioremzmienny
h zdaniowy
h PV , nie
h M i M′ b�d¡ dwiema sko«
zonymi strukturami i nie
hrela
ja ∼=sb b�dzie rela
j¡ bisymula
ji z powtórzeniami pomi�dzy M i M′. Dla ka»dej parystanów s i s′ taki
h, »e s ∼=sb s
′ za
hodzi M, s |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M′, s′ |= ϕ.
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Rozdziaª 3J�zyk bazowyW j�zyku bazowym system 
zasu rze
zywistego opisujemy jako zbiór pro
esów komuniku-j¡
y
h si� ze sob¡ poprzez bufory lub zmienne dzielone. Ka»dy pro
es jest przedstawionyjako automat sko«
zenie stanowy. W j�zyku nie wyst�puj¡ jawnie zmienne reprezentuj¡
e
zas, jednak z ka»d¡ tranzy
j¡ mo»e by¢ zwi¡zane tak zwane dozwolone opó¹nienie, któreograni
za 
zas jej wykonania.W tym rozdziale przedstawiamy skªadni� abstrak
yjn¡ i semantyk� j�zyka bazowego.Poka»emy tak»e w jaki sposób mo»emy formuªowa¢ i wery�kowa¢ wªasno±
i programów wj�zyku bazowym. Zastosowanie j�zyka do opisu systemów 
zasu rze
zywistego zilustrujemykilkoma przykªadami.3.1 Skªadnia abstrak
yjnaNie
h V b�dzie sko«
zonym zbiorem zmienny
h, a B � sko«
zonym zbiorem buforów.Bufor jest 
i¡giem warto±
i 
aªkowity
h.Zbiór wszystki
h wyra»e« arytmety
zny
h Exp(V ) nad zbiorem V de�niujemy poprzezgramatyk�:
exp ::= m | y | exp ⊕ exp | − exp | (exp)gdzie m ∈ ZZ, y ∈ V i ⊕ ∈ {−,+, ∗, /,%}. Przez / ozna
zamy dzielenie 
aªkowite, a przez

% � opera
j� modulo (reszt� z dzielenia 
aªkowitego). Nie
h BExp(V,B) b�dzie zbioremwszystki
h wyra»e« logi
zny
h nad V i B zde�niowanym nast�puj¡
o:
bexp ::= true | e1 ∼ e2 | empty(b) | bexp ∧ bexp | bexp ∨ bexp | ¬bexp | (bexp)gdzie e1, e2 ∈ Exp(V ), b ∈ B, i ∼ ∈ {=, 6=, <,>,≤,≥}. Zbiór wszystki
h instruk
ji

Ins(V,B) de�niujemy jako:
ins ::= y := e | get(b, y) | put(b, e)gdzie y ∈ V , b ∈ B i e ∈ Exp(V ). Instruk
j¡ nazywamy element zbioru Ins(V,B). Zbiórwszystki
h ak
ji Act(V,B) nad V i B de�niujemy w nast�puj¡
y sposób:

act ::= ε | a | act; act21



gdzie ε ozna
za pusty 
i¡g i a ∈ Ins(V,B).De�ni
ja 3.1 Programem w j�zyku bazowym nazywamy krotk� P = (V,B, {Pi|1 ≤ i ≤ n}),gdzie V jest zbiorem zmienny
h, B jest zbiorem buforów i n ∈ IN. Pro
esem Pi nazywamykrotk� (idi, Qi, q
0
i ,Γi, Ti), gdzie idi jest nazw¡ pro
esu, Qi jest zbiorem stanów kontrolny
h

(zakªadamy, »e Qi ∩Qj = ∅ dla i 6= j), q0i ∈ Qi jest stanem po
z¡tkowym, Γi jest zbioremetykiet a Ti jest zbiorem tranzy
ji w posta
i (qi, g, d, u, γ, α, q
′
i), gdzie:

• qi ∈ Qi nazywamy stanem ¹ródªowym tranzy
ji,
• q′i ∈ Qi nazywamy stanem do
elowym tranzy
ji,
• g ∈ BExp(V,B) nazywamy dozorem tranzy
ji,
• d ∈ {(d1, d2), (d1, d2], (d1,∞), [d1, d2), [d1, d2], [d1,∞) | d1, d2 ∈ IN} nazywamy dozwo-lonym opó¹nieniem tranzy
ji,
• u ∈ {true, false} nazywamy atrybutem pilno±
i tranzy
ji,
• γ ∈ Γi nazywamy etykiet¡ tranzy
ji,
• α ∈ Act(V,B) nazywamy ak
j¡ tranzy
ji.Dla t = (qi, g, d, u, γ, α, q

′
i), wprowadzimy ozna
zenia: source(t), guard(t), delay(t), ur-

gent(t), label(t), action(t) i target(t) odpowiednio na qi, g, d, u, γ, α i q′i. Wymienione ele-menty b�dziemy nazywa¢ atrybutami tranzy
ji.DozórDozór guard(t) okre±la warunki umo»liwienia tranzy
ji t. Tranzy
ja t mo»e by¢ wykonanatylko wtedy, gdy jej dozór jest prawdziwy.Dozwolone opó¹nienieDozwolone opó¹nienie delay(t) reprezentuje ograni
zenia naªo»one na 
zas wykonania tran-zy
ji t. Dla delay(t) = (d1, d2) tranzy
ja mo»e by¢ wykonana kiedy upªynie wi�
ej ni» d1i mniej ni» d2 jednostek 
zasu od momentu wej±
ia pro
esu do stanu ¹ródªowego tranzy
ji
t. Je»eli delay(t) = (d1, d2], to tranzy
ja mo»e by¢ wykonana po upªyni�
iu wi�
ej ni» d1,ale mniej ni» d2 lub dokªadnie d2 jednostek 
zasu. Dla delay(t) = (d1,∞) tranzy
j� mo»nawykona¢ kiedy minie wi�
ej ni» d1 jednostek 
zasu (bez górnego ograni
zenia). Analogi
zniedla pozostaªy
h form dozwolonego opó¹nienia.Zakªadamy, »e dla ka»dej tranzy
ji t istnieje r ∈ IR+ takie, »e r ∈ delay(t) (przedziaªokre±laj¡
y dozwolone opó¹nienie nie jest pusty).Na podstawie dozwolonego opó¹nienia de�niujemy górne dozwolone opó¹nienie w nast�-puj¡
y sposób:

upper_delay(t) def
=

{

[0, d2) je»eli delay(t) = (d1, d2) lub delay(t) = [d1, d2),
[0, d2] je»eli delay(t) = (d1, d2] lub delay(t) = [d1, d2].22



Atrybut pilno±
iAtrybut pilno±
i urgent(t) okre±la 
zy tranzy
ja ma by¢ wykonana naty
hmiast, gdy tylkojest mo»liwa do wykonania. Je»eli dozór tranzy
ji jest prawdziwy, gdy pro
es w
hodzi dostanu ¹ródªowego tranzy
ji t, to ma by¢ ona wykonana od razu po wej±
iu pro
esu do tegostanu. W prze
iwnym przypadku ma by¢ wykonana wtedy, gdy dozór stanie si� prawdziwy.Tranzy
j�, dla której urgent(t) = true, nazywamy piln¡. Zakªadamy, »e je»eli tranzy
jajest pilna, to jej dozwolone opó¹nienie jest równe [0,∞), 
zyli nie ma inny
h ograni
ze« na
zas jej wykonania.EtykietaEtykieta label(t)mo»e by¢ albo lokalna, albo syn
hronizuj¡
a. Etykieta lokalna jest unikalnaw programie, a syn
hronizuj¡
a mo»e wyst�powa¢ w wielu pro
esa
h. Podobnie jak wprzypadku automatów 
zasowy
h pro
esy wykonuj¡ jedno
ze±nie tranzy
je syn
hroni
zneo taki
h samy
h etykieta
h, a tranzy
je lokalne na zasadzie przeplotu.Zauwa»my, »e je»eli tranzy
ja jest pilna, nie jest syn
hroni
zna i jej dozór jest równy
true, to powinna by¢ wykonana naty
hmiast, gdy pro
es znajdzie si� w jej stanie ¹ródªowym(bez upªywu 
zasu). A zatem zamiast ustawia¢ atrybut pilno±
i, mo»emy w tym przypadkuzde�niowa¢ dozwolone opó¹nienie równe [0, 0]. Obydwa zapisy s¡ w tej sytua
ji równowa»ne,wi�
 dla uprosz
zenia rozwa»a« przyjmujemy, »e je»eli tranzy
ja ma dozór równy true i niejest syn
hroni
zna, to nie jest pilna.Ak
jaW trak
ie wykonywania tranzy
ji pro
es mo»e zmienia¢ warto±
i zmienny
h i buforów.Sposób tej zmiany jest okre±lony przez ak
j� action(t), która jest 
i¡giem przypisa« nazmienne i opera
ji na bufora
h.3.1.1 De�ni
je i ozna
zeniaPodamy teraz de�ni
je i ozna
zenia doty
z¡
e j�zyka bazowego wykorzystywane w kolejny
hrozdziaªa
h rozprawy. Nie
h P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}) b�dzie programem w j�zykubazowym, gdzie V jest zbiorem zmienny
h, B jest zbiorem buforów, Pi jest pro
esem i n ∈
IN. Nie
h 1 ≤ i ≤ n ozna
za numer dowolnego pro
esu nale»¡
ego do programu, a Ti i Qinie
h b�d¡ odpowiednio zbiorem tranzy
ji i zbiorem stanów kontrolny
h tego pro
esu. Nie
hwresz
ie Q =

⋃n
i=1Qi ozna
za zbiór stanów kontrolny
h wszystki
h pro
esów, T =

⋃n
i=1 Ti� zbiór tranzy
ji wszystki
h pro
esów, a Γ =

⋃n
i=1 Γi � zbiór etykiet wszystki
h pro
esów.Zmienne i bufory wyst�puj¡
e w wyra»eniu, w instruk
ji, w ak
ji i w pro
esieNie
h vars(e) ⊆ V b�dzie zbiorem zmienny
h wyst�puj¡
y
h w wyra»eniu arytmety
znym

e ∈ Exp(V ), który de�niujemy induk
yjnie w nast�puja
y sposób:
vars(e) =















∅ je»eli e = m, gdzie m ∈ ZZ,
{y} je»eli e = y, gdzie y ∈ V ,
vars(e1) ∪ vars(e2) je»eli e = (e1 ⊕ e2),
vars(e1) je»eli e = −e1 lub e = (e1).23



Przez vars(g) ⊆ V ∪ B ozna
zmy zbiór zmienny
h i buforów wyst�puj¡
y
h w wyra»eniulogi
znym g ∈ Bexp(V,B), który de�niujemy jak nast�puje:
vars(g) =























∅ dla g = true,
vars(e1) ∪ vars(e2) dla g = (e1 ∼ e2), gdzie e1, e2 ∈ Exp(V ),
{b} dla g = empty(b), gdzie b ∈ B,
vars(g1) ∪ vars(g2) dla g = (g1 ∧ g2) lub g = (g1 ∨ g2),
vars(g1) dla g = ¬g1 lub g = (g1).Zbiór vars(b) ⊆ V ∪ B zmienny
h i buforów wyst�puj¡
y
h w instruk
ji a ∈ Ins(V,B)de�niujemy nast�puj¡
o:
vars(a) =







{y} ∪ vars(e) dla a = (y := e),
{b, y} dla a = get(b, y),
{b} ∪ vars(e) dla a = put(b, e).Zbiór vars(α) ⊆ V ∪B zmienny
h wyst�puj¡
y
h w ak
ji α ∈ Act(V,B) de�niujemy jako:

vars(α) =







∅ dla α = ε,
vars(a) dla α = a, gdzie a ∈ Ins(V,B),
vars(α1) ∪ vars(α2) je»eli α = α1; α2.Do zbioru vars(Pi) zmienny
h wyst�puj¡
y
h w pro
esie Pi nale»¡ wszystkie zmienne wys-t�puj¡
e w dozora
h i ak
ja
h tranzy
ji pro
esu:

vars(Pi) =
⋃

t∈Ti

vars(guard(t)) ∪ vars(action(t))Zmienne lokalne i dzieloneZbiór VG zmienny
h globalny
h (lub dzielony
h) zawiera zmienne, które wyst�puj¡ w 
onajmniej dwó
h pro
esa
h:
VG = {y ∈ V | ∃1≤i6=j≤n y ∈ vars(Pi) ∩ vars(Pj)}Zbiór Vi zmienny
h lokalny
h pro
esu i de�niujemy jako ró»ni
� zbiorów:

Vi = vars(Pi) \ VGZakªadamy, »e wszystkie bufory s¡ dzielone, a tak»e, »e »adna ak
ja tranzy
ji o etykie
iesyn
hronizuj¡
ej nie zawiera przypisania warto±
i »adnej zmiennej dzielonej ani opera
ji na»adnym buforze.Opera
jeOpera
j¡ b�dziemy nazywa¢ zarówno instruk
j� a ∈ Ins(V,B), jak i wyra»enie logi
zne g ∈
BExp(V,B), które jest dozorem tranzy
ji. Dla tranzy
ji t ∈ T nie
h opers(action(t)) ozna-
za zbiór opera
ji wyst�puj¡
y
h w ak
ji tranzy
ji, a opers(guard(t)) � jednoelementowyzbiór zawieraj¡
y opera
j� z dozoru tranzy
ji. Nie
h równie» opers(t) = opers(action(t))∪24



opers(guard(t)) ozna
za zbiór wszystki
h opera
ji tranzy
ji t i nie
h Ops =
⋃

t∈T opers(t)b�dzie zbiorem wszystki
h opera
ji programu. Przez guards(q) ozna
zamy zbiór opera
ji zdozorów tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu q: guards(q) =
⋃

t∈out(q) opers(guard(t)).Nie
h ♯a ozna
za kolejny numer opera
ji a w ak
ji tranzy
ji (ak
je s¡ 
i¡gami instruk
ji,wi�
 mo»emy je w naturalny sposób ponumerowa¢). Powiemy, »e opera
ja a1 ∈ opers(t)wyst�puje przed opera
j¡ (odpowiednio po opera
ji) a2 ∈ opers(t), je»eli ♯a1 < ♯a2 (odpo-wiednio ♯a1 > ♯a2). Przyjmujemy, »e opera
ja z dozoru tranzy
ji wyst�puje przed wszyst-kimi opera
jami z ak
ji tej tranzy
ji. Powiemy równie», »e opera
ja a3 ∈ opers(t) wyst�pujepomi�dzy opera
jami a1 i a2, je»eli ♯a1 < ♯a3 < ♯a2.Zmienne/bufory de�niowane i u»ywaneNie
h def(a) ⊆ V ∪ B b�dzie zbiorem zmienny
h i buforów de�niowany
h przez opera
j�
a ∈ Ops, 
zyli taki
h, którym w tej opera
ji nadawane s¡ warto±
i.

def(a) =















{y} je»eli a = (y := e),
{b, y} je»eli a = get(b, y),
{b} je»eli a = put(b, e),
∅ je»eli a ∈ BExp(V,B).De�niujemy równie» zbiór use(a) ⊆ V ∪B zmienny
h i buforów u»ywany
h w opera
ji a wnast�puj¡
y sposób:

use(a) =















vars(e) je»eli a = (y := e),
{b} je»eli a = get(b, y),
{b} ∪ vars(e) je»eli a = put(b, e),
vars(a) je»eli a ∈ BExp(V,B).�
ie»kiNie
h out(q) = {t ∈ Ti | q = source(t)} ozna
za zbiór tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanukontrolnego q ∈ Qi i nie
h in(q) = {t ∈ Ti | q = target(t)} ozna
za zbiór tranzy
jiw
hodz¡
y
h do stanu kontrolnego q. Mówimy, »e stan kontrolny q jest stanem ko«
owym,je»eli out(q) = ∅. Dla pary stanów q, q′ ∈ Qi, je»eli istnieje tranzy
ja t taka, »e t ∈ out(q)i t ∈ in(q′), to stan q nazwiemy poprzednikiem stanu q′, a stan q′ � nast�pnikiem stanu q.�
ie»ka w pro
esie Pi ze stanu kontrolnego q1 ∈ Qi do stanu kontrolnego qm ∈ Qi jest to
i¡g stanów i tranzy
ji q1t1q2 . . . tm−1qm taki, »e m ≥ 2, qj ∈ Qi i tj ∈ out(qj−1)∩ in(qj) ⊆

Ti dla ka»dego 1 ≤ j ≤ m− 1.Mówimy, »e stan1 qm jest osi¡galny ze stanu q1, 
o ozna
zamy q1 =⇒ qm, je»eli istnieje±
ie»ka z q1 do qm. Mówimy, »e stan q nale»y do ±
ie»ki π = q1t1q2 . . . tm−1qm (lub »e ±
ie»ka
π prze
hodzi przez stan q), je»eli istnieje 1 ≤ j ≤ m takie, »e q = qj . Podobnie, tranzy
ja
t nale»y do ±
ie»ki π, je»eli istnieje 1 ≤ j ≤ m− 1 takie, »e t = tj . Zbiór wszystki
h stanównale»¡
y
h do ±
ie»ki π ozna
zamy przez states(π), a zbiór wszystki
h tranzy
ji nale»¡
y
hdo ±
ie»ki π ozna
zamy przez trans(π).1B�dziemy u»ywa¢ krótszego okre±lenia �stan� zamiast �stan kontrolny�, o ile nie b�dzie prowadziªo todo nieporozumie«. 25



�
ie»k� z q1 do qm nazywamy 
yklem, je»eli q1 = qm i wszystkie pozostaªe nale»¡
e doniej stany kontrolne s¡ ró»ne. Stan nale»¡
y do 
yklu jest stanem wej±
iowym 
yklu, je»elima poprzednika, który nie nale»y do tego 
yklu. �
ie»ka π = q1t1q2 . . . tm−1qm zawiera
ykl, je»eli prze
hodzi przez jaki± stan wi�
ej ni» raz, 
zyli qi = qj dla pewny
h q ≤ i < j ≤
n. Mówimy, »e ±
ie»ka jest maksymalna, je»eli prowadzi do stanu ko«
owego lub zawiera
ykl. �
ie»k� nazwiemy prost¡, je»eli nie zawiera 
yklu. Zbiór wszystki
h ±
ie»ek prosty
hze stanu q1 do stanu qm b�dziemy ozna
za¢ przez Π(q1, qm). Zbiór wszystki
h stanówkontrolny
h nale»¡
y
h do ±
ie»ek ze zbioru Π(q1, qm) ozna
zamy przez states(Π(q1, qm)),a zbiór wszystki
h tranzy
ji nale»¡
y
h do ±
ie»ek ze zbioru Π(q1, qm) ozna
zamy przez
trans(Π(q1, qm)). W naszy
h rozwa»ania
h przyjmujemy, »e ka»dy stan kontrolny pro
esujest osi¡galny z jego stanu po
z¡tkowego.Program strukturalnyDla dwó
h stanów kontrolny
h q, q′ pro
esu Pi powiemy, »e q dominuje nad q′, je»eli ka»da±
ie»ka ze stanu po
z¡tkowego q0i do stanu q′ prze
hodzi przez q. Przyjmijmy, »e rela
jadomina
ji jest zwrotna, 
zyli ka»dy stan dominuje nad sob¡ samym.De�ni
ja 3.2 O programie w j�zyku bazowym powiemy, »e jest strukturalny2, je»eli zbiórtranzy
ji Ti ka»dego pro
esu programu mo»emy podzieli¢ na dwa rozª¡
zne podzbiory Fi i Bio nast�puj¡
y
h wªasno±
ia
h:1. ze stanu po
z¡tkowego istnieje ±
ie»ka do ka»dego innego stanu pro
esu, która skªadasi� wyª¡
znie z tranzy
ji nale»¡
y
h do zbioru Fi i w pro
esie nie istnieje 
ykl, doktórego nale»¡ wyª¡
znie tranzy
je ze zbioru Fi,2. do zbioru Bi nale»¡ wyª¡
znie tranzy
je, który
h stan do
elowy dominuje nad stanem¹ródªowym.Klu
zowa wªasno±¢ programu strukturalnego jest nast�puj¡
a.Wªasno±¢ 3.3 [ASU02℄ W »adnym pro
esie programu strukturalnego nie ma 
yklu zawie-raj¡
ego dwa stany wej±
iowe.Niestrukturalny przepªyw sterowania bardzo rzadko wyst�puje w prakty
e. Je»eli wprogramie s¡ u»yte wyª¡
znie strukturalne instruk
je takie jak if-then-else, while-do, 
onti-nue 
zy break, to program zawsze jest strukturalny. Nawet programy napisane przy u»y
iuinstruk
ji goto prawie zawsze s¡ strukturalne, poniewa» stosowanie p�tli z wi�
ej ni» jednymwej±
iem nie jest powsze
hne (wedªug autorów [ASU02℄). Metod� reduk
ji przedstawion¡w rozdz. 5 opra
owano dla strukturalny
h programów w j�zyku bazowym.3.2 SemantykaW tej 
z�±
i przedstawimy semantyk� programu w j�zyku bazowym, a wi�
 okre±limy 
zymjest stan programu, podamy rela
j� przej±
ia mi�dzy stanami i zde�niujemy wykonanieprogramu. Na po
z¡tku wprowadzimy kilka pomo
ni
zy
h de�ni
ji.2W literaturze polskoj�zy
znej u»ywa si� poj�
ia redukowalny, ale my przyjmiemy okre±lenie struktu-ralny, poniewa» terminu reduk
ja b�dziemy u»ywa¢ w innym zna
zeniu w rozdz 5.26



Warto±
iowanie zmienny
h i buforówNie
h ZZ
∗ ozna
za zbiór 
i¡gów li
zb 
aªkowity
h. Przez Ω b�dziemy ozna
za¢ sum� ZZ∪ZZ

∗.Funk
j� 
aªkowit¡ v : V ∪ B → Ω tak¡, »e v(V ) ⊆ ZZ i v(B) ⊆ ZZ
∗ nazwiemy warto±
io-waniem zmienny
h i buforów lub krótko warto±
iowaniem. Funk
ja v przypisuje ka»dejzmiennej warto±¢ 
aªkowit¡ a ka»demu buforowi 
i¡g warto±
i 
aªkowity
h (pusty 
i¡g b�-dziemy ozna
za¢ przez ε). Warto±
iowanie v0 takie, »e v0(b) = ε dla ka»dego bufora

b ∈ B (wszystkie bufory s¡ puste) nazywamy warto±
iowaniem po
z¡tkowym. Warto±
io-wanie wyra»e« arytmety
zny
h E(e, v) dla e ∈ Exp(V ) i danego warto±
iowania v ∈ ΩV ∪Bde�niujemy w standardowy sposób:
• E(m, v) = m, dla m ∈ ZZ,
• E(y, v) = v(y), dla y ∈ V ,
• E(e1 ⊕ e2, v) = E(e1, v) ⊕ E(e2, v), dla e1, e2 ∈ Exp(V ),
• E(−e, v) = −E(e, v),
• E((e), v) = E(e, v).Nie
h {tt, ff} b�dzie zbiorem warto±
i logi
zny
h, e1, e2 ∈ Exp(V ), b ∈ B i g1, g2 ∈

BExp(V,B). Warto±
iowanie wyra»e« logi
zny
h B(g, v) dla g ∈ BExp(V,B) i danegowarto±
iowania v ∈ ΩV ∪B de�niujemy nast�puj¡
o:
• B(true, v) = tt,
• B(e1 ∼ e2, v) =

{

tt je»eli E(e1, v) ∼ E(e2, v),
ff je»eli E(e1, v) 6∼ E(e2, v),

• B(empty(b), v) =

{

tt je»eli v(b) = ε,
ff je»eli v(b) 6= ε,

• B(g1 ∧ g2, v) =

{

tt je»eli B(g1, v) = tt i B(g2, v) = tt,
ff je»eli B(g1, v) = ff lub B(g2, v) = ff,

• B(g1 ∨ g2, v) =

{

tt je»eli B(g1, v) = tt lub B(g2, v) = tt,
ff je»eli B(g1, v) = ff i B(g2, v) = ff,

• B(¬g, v) =

{

tt je»eli B(g, v) = ff,
ff je»eli B(g, v) = tt,

• B((g), v) =

{

tt je»eli B(g, v) = tt,
ff je»eli B(g, v) = ff.Nie
h pop : ZZ

∗ → ZZ
∗, top : ZZ

∗ → ZZ i push : ZZ
∗ ×ZZ → ZZ

∗ b�d¡ funk
jami operuj¡
ymi na
i¡ga
h warto±
i 
aªkowity
h. Dla 
i¡gu w = u1u2 . . . uk, gdzie k ∈ IN i u ∈ ZZ:
• pop(w) = u2 . . . uk, 27



• top(w) = u1 dla w 6= ε i top(w) = 0 dla w = ε,3
• push(w, u) = u1u2 . . . uku.Dla y ∈ V ∪ B i u ∈ Ω nie
h v[u/y] ozna
za warto±
iowanie v′, takie »e v′(z) = u dla

z = y i v′(z) = v(z) dla z 6= y. Przez J (v, α) ozna
zamy warto±
iowanie v′, któreotrzymano z warto±
iowania v po wykonaniu ak
ji α ∈ Act(V,B). Nie
h b ∈ B, y ∈ Vi e ∈ Exp(V ). Warto±
iowanie J (v, α) jest zde�niowane zgodnie ze struktur¡ ak
ji α wnast�puj¡
y sposób:
• J (v, ε) = v (ak
ja pusta),
• J (v, x := e) = v[ E(e, v) /x ] (instruk
ja przypisania),
• J (v, get(b, y)) = v[ top(v(b)) /y, pop(v(b)) /b ] (opera
ja wyj�
ia z bufora),
• J (v, put(b, e)) = v[ push(v(b), E(e, v)) /b ] (opera
ja wªo»enia do bufora),
• J (v, α1;α2) = v′′, gdzie v′′ = J (v′, α2) i v′ = J (v, α1).Warto±
iowanie opó¹nie«Funk
j� 
aªkowit¡ µ : Q → IR+, która ka»demu stanowi kontrolnemu przypisuje li
zb�rze
zywist¡, nazywamy warto±
iowaniem opó¹nie«. Intui
yjnie, warto±¢ opó¹nienia µ(q)informuje o tym, ile 
zasu min�ªo od ostatniego wej±
ia i-tego pro
esu do stanu q, a je»elipro
es nigdy w
ze±niej nie byª w stanie q, to µ(q) mówi, ile 
zasu min�ªo od po
z¡tkudziaªania programu. Zauwa»my, »e je»eli pro
es znajduje si� w stanie q, to µ(q) jest równe
zasowi przebywania pro
esu w tym stanie.Dla δ ∈ IR+, µ + δ ozna
za warto±
iowanie opó¹nie« µ′, takie »e µ′(q) = µ(q) + δ dlaka»dego stanu kontrolnego q ∈ Q. Dla Y ⊆ Q, µ[Y := 0] ozna
za warto±
iowanie opó¹nie«

µ′, takie »e µ′(q) = 0 dla q ∈ Y i µ′(q) = µ(q) dla q ∈ Q \ Y . Warto±
iowanie µ0, takie »e
µ0(q) = 0 dla ka»dego stanu q ∈ Q nazywamy po
z¡tkowym warto±
iowaniem opó¹nie«.Stan i kon�gura
ja programuStan programu jest okre±lony przez stany kontrolne w jaki
h znajduj¡ si� pro
esy, warto-±
iowanie zmienny
h i buforów oraz warto±
iowanie opó¹nie«. Formalnie, stanem programu
P jest krotka (q1, . . . , qn, v, µ), gdzie qi ∈ Qi, v ∈ ΩV ∪B i µ ∈ IR+

Q. Natomiast kon�gura
j¡programu P b�dziemy nazywa¢ krotk� (q1, . . . , qn, v), gdzie qi ∈ Qi i v ∈ ΩV ∪B. Kon�-gura
ja jest wyzna
zona przez stany kontrolne pro
esów oraz warto±
iowanie zmienny
hi buforów.Przez Γ(γ) ozna
zamy zbiór numerów pro
esów, które posiadaj¡ etykiet� γ w swoimzbiorze etykiet.
Γ(γ) = { 1 ≤ i ≤ n | γ ∈ Γi}Zde�niujemy jesz
ze pomo
ni
z¡ funk
j� synch : T → {true, false}, której warto±¢informuje 
zy tranzy
ja jest syn
hroni
zna. Je»eli |Γ(label(t))| > 1, to synch(t) = true, wprze
iwnym przypadku synch(t) = false.3Próba pobrania elementu z pustego bufora jest traktowana jako bª¡d i jest wykrywana w 
zasie wery-�ka
ji programu. 28



Tranzy
je mo»liwe i gotowe do wykonaniaNie
h ti ∈ Ti, s = (q1, . . . , qn, v, µ) i l = (q1, . . . , qn, v). Powiemy, »e pro
es o numerze imo»ewykona¢ tranzy
j� ti w stanie s, 
o ozna
zamy przez enabledi(ti, s), je»eli stan ¹ródªowy tejtranzy
ji jest równy qi i dozór tej tranzy
ji jest prawdziwy przy warto±
iowaniu v, a zatem:
enabledi(ti, s)

def
= source(ti) = qi ∧ B(guard(ti), v) = ttZauwa»my, »e warto±
iowanie opó¹nie« nie ma wpªywu na to, 
zy pro
es mo»e wykona¢ dan¡tranzy
j�. Dlatego mo»emy powiedzie¢, »e pro
es o numerze i mo»e wykona¢ tranzy
j� tiw kon�gura
ji l, 
o ozna
zamy przez enabledi(ti, l) i de�niujemy:

enabledi(ti, l)
def
= source(ti) = qi ∧ B(guard(ti), v) = ttTranyzy
ja ti ∈ Ti jest mo»liwa do wykonania w stanie s (w kon�gura
ji l), je»eli mo»eby¢ wykonana przez pro
es i w stanie s (w kon�gura
ji l) i ka»dy inny pro
es zawieraj¡
yetykiet� label(ti) mo»e wykona¢ tranzy
j� o tej etykie
ie w stanie s (w kon�gura
ji l).

enabled(ti, s)
def
= enabledi(ti, s) ∧ ∀j∈Γ(label(ti))\{i}∃tj∈Tj

enabledj(tj , s) ∧ label(tj) = label(ti)

enabled(ti, l)
def
= enabledi(ti, l) ∧ ∀j∈Γ(label(ti))\{i}∃tj∈Tj

enabledj(tj , l) ∧ label(tj) = label(ti)Podobnie powiemy, »e tranzy
ja ti jest gotowa do wykonania przez pro
es i w stanie s,
o ozna
zamy przez fireablei(ti, s), je»eli pro
es i mo»e wykona¢ tranzy
j� ti w stanie si warto±¢ opó¹nienia w stanie ¹ródªowym tranzy
ji nale»y do przedziaªu okre±lonego przezjej dozwolone opó¹nienie, a wi�
:
fireablei(ti, s)

def
= enabled(ti, s) ∧ µ(source(ti)) ∈ delay(ti)Tranzy
ja ti ∈ Ti jest gotowa do wykonania w stanie s, je»eli jest gotowa do wykonaniaprzez pro
es i w stanie s i dla ka»dego innego pro
esu zawieraj¡
ego etykiet� label(ti)istnieje tranzy
ja gotowa do wykonania w stanie s o tej etykie
ie.

fireable(ti, s)
def
= fireablei(ti, s)∧∀j∈Γ(label(ti))\{i}∃tj∈Tj

fireablej(tj , s)∧label(tj) = label(ti)Powiemy wresz
ie, »e tranzy
ja ti ∈ Ti jest przeterminowana w stanie s, je»eli jest mo»liwado wykonania i zostaªo przekro
zone górne ograni
zenie na 
zas jej wykonania.
expired(ti, s)

def
= enabled(ti, s) ∧ µ(source(ti)) /∈ upper_delay(ti)SemantykaDla j ∈ Z ⊆ {1, . . . , n} przez 〈 aj 〉j∈Z ozna
zamy 
i¡g ak
ji aj uporz¡dkowany rosn¡
owedªug numerów indeksów.4De�ni
ja 3.4 Semantyk¡ programu P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q

0
i ,

Γi, Ti) dla danego warto±
iowania po
z¡tkowego v0 : V ∪ B → Ω jest etykietowany systemtranzy
yjny TS = (S, s0,Λ,−→) zde�niowany nast�puj¡
o:4Kolejno±¢ wykonania ak
ji nie ma zna
zenia (ka»dy przeplot prowadzi do tego samego warto±
iowaniazmienny
h i buforów), poniewa» zaªo»yli±my (punkt 3.1.1, str. 24), »e zmienne dzielone ani bufory nie s¡mody�kowane przez tranzy
je syn
hroni
zne. 29



• S = Q1 × . . .×Qn × ΩV ∪B × IR+
Q jest zbiorem stanów,

• s0 = (q01 , . . . , q
0
n, v

0, µ0) ∈ S jest stanem po
z¡tkowym,
• Λ =

⋃n
i=1 Γi ∪ IR+ jest zbiorem etykiet,

• −→⊆ S × Λ × S jest rela
j¡ przej±
ia, 
zyli najmniejsz¡ rela
j¡ speªniaj¡
¡ warunki:� nie
h s = (q1, . . . , qn, v, µ) i s′ = (q′1, . . . , q
′
n, v

′, µ′), dla γ ∈ Γ s
γ

−→ s′ wtedyi tylko wtedy, gdy istnieje zbiór tranzy
ji T ′ = {ti | i ∈ Γ(γ)} ⊆ T taki, »e:
∗ fireablei(ti, s), label(ti) = γ i target(ti) = q′i dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′,
∗ v′ = J (v, 〈action(ti)〉ti∈T ′),
∗ µ′ = µ[{q′i | i ∈ Γ(γ)} := 0],
∗ q′j = qj dla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ),� nie
h s = (q1, . . . , qn, v, µ) i s′ = (q1, . . . , qn, v, µ+ δ), dla δ ∈ IR+ s

δ
−→ s′ wtedyi tylko wtedy, gdy δ > 0 i dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T za
hodzi

¬enabled(t, s) ∨ (¬urgent(t) ∧ ¬expired(t, s′))lub δ = 0.W stanie po
z¡tkowym wszystkie bufory s¡ puste, a zmienne maj¡ warto±
i po
z¡tkoweokre±lone przez warto±
iowanie v0. B�d¡
 w stanie s = (q1, . . . , qn, v, µ) system mo»e:
• Wykona¢ tranzy
je o etykie
ie γ ∈ Γ (przej±
ie ak
yjne), je»eli s¡ one gotowe dlawszystki
h pro
esów o numera
h ze zbioru Γ(γ). Stany kontrolne pro
esów wykonu-j¡
y
h tranzy
je zmieniaj¡ si� na stany do
elowe ty
h tranzy
ji, a stany kontrolnepozostaªy
h pro
esów pozostaj¡ bez zmian. Warto±
i zmienny
h i buforów zmieniaj¡si� zgodnie ze struktur¡ ak
ji tranzy
ji. Warto±
i opó¹nie« nie zostaj¡ zwi�kszone,natomiast opó¹nienia dla stanów q′i gdzie i ∈ Γ(γ) zostaj¡ wyzerowane.
• Pozwoli¢, »eby min�ªo δ > 0 jednostek 
zasu (przej±
ie 
zasowe) pod warunkiem, »enie ma mo»liwej do wykonania tranzy
ji, która jest pilna lub która po upªywie tego
zasu byªaby przeterminowana. Opó¹nienie dla ka»dego stanu jest zwi�kszane o δ.System zawsze mo»e wykona¢ tranzy
j� 
zasow¡ o dªugo±
i 0.Przebiegi programu

s−przebiegiem lub wykonaniem programu P nazywamy niesko«
zony 
i¡g stanów:
s0

λ0→ s1
λ1→ s2

λ2→ . . .gdzie si ∈ S i λi ∈ Γ ∪ IR+ dla ka»dego i ≥ 0 oraz s0 = s. Zauwa»my, »e skoro λi mo»eby¢ równe 0, to dwie kolejne tranzy
je ak
yjne mog¡ by¢ wykonane bezpo±rednio jedna podrugiej (bez upªywu 
zasu pomi�dzy nimi). Wprowadzimy wi�
 poj�
ie przebiegu post�-puj¡
ego. Przebieg programu s0 λ0→ s1
λ1→ s2

λ2→ . . . nazywamy post�puj¡
ym, je»eli suma
∑

{i∈IN |λi∈IR+} λi jest niesko«
zona. Zaªo»enie o post�powo±
i jest naturalne, poniewa» w30



rze
zywisto±
i nie mamy wpªywu na upªyw 
zasu (nie mo»emy go w »aden sposób ograni-
za¢), a poza tym »aden rze
zywisty pro
es nie mo»e wykonywa¢ swoi
h ak
ji niesko«
zenieszybko, 
zyli nie mo»e wykona¢ niesko«
zonej li
zby tranzy
ji ak
yjny
h w sko«
zonym
zasie.W wery�ka
ji modelowej 
z�sto bierze si� pod uwag� tylko te przebiegi programu, którespeªniaj¡ warunki u
z
iwo±
i (ang. fairness 
onditions), de�niowane zazwy
zaj w nast�pu-j¡
y sposób:
• je»eli jaka± tranzy
ja, jest niesko«
zenie 
z�sto gotowa do wykonania, to b�dzie nie-sko«
zenie 
z�sto wykonana (tak zwana silna u
z
iwo±¢, ang. strong fairness),
• je»eli jaka± tranzy
ja, jest niesko«
zenie dªugo gotowa do wykonania, to b�dzie nie-sko«
zenie 
z�sto wykonana (tak zwana sªaba u
z
iwo±¢, ang. weak fairness).Nie
h σ = s0

λ0→ s1
λ1→ s2

λ2→ . . ., gdzie λi ∈ Γ ∪ IR+ dla ka»dego i ≥ 0. Dla λi ∈ Γ przez
transσ(λi) ⊆ T ozna
zmy zbiór tranzy
ji (jednoelementowy, je»eli λi jest etykiet¡ lokaln¡)wykonywany
h pod
zas przej±
ia λi. Powiemy, »e przebieg σ jest silnie u
z
iwy wzgl�demtranzy
ji nale»¡
y
h do zbioru T ′ ⊆ T , je»eli dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T ′ jest speªnionynast�puj¡
y warunek:

(∀k≥0∃j≥k fireable(t, sj)) ⇒ (∀k≥0∃j≥k t ∈ transσ(λj)).Przebieg σ jest sªabo u
z
iwy wzgl�dem tranzy
ji nale»¡
y
h do zbioru T ′ ⊆ T , je»eli dlaka»dej tranzy
ji t ∈ T ′ jest speªniony nast�puj¡
y warunek:
(∃k≥0∀j≥k fireable(t, sj)) ⇒ (∀k≥0∃j≥k t ∈ transσ(λj)).W rozprawie nie przyjmujemy »adny
h zaªo»e« na temat u
ziwo±
i ani progresywno-±
i programów. Prezentowane w kolejny
h rozdziaªa
h metody generowania automatów
zasowy
h i reduk
ji s¡ przedstawione dla najbardziej ogólnej de�ni
ji przebiegu programu.A
zkolwiek w rozdziale 5 pokazujemy, »e je»eli ograni
zymy nasze rozwa»ania tylko do prze-biegów silnie (sªabo) u
z
iwy
h, to ka»dy przebieg zredukowanego programu odpowiadaj¡
ysilnie (sªabo) u
z
iwemu przebiegowi oryginalnego programu, b�dzie równie» silnie (sªabo)u
z
iwy (i odwrotnie). Podobnie dla zaªo»enia o progresywno±
i.Dla s = (q1, . . . , qn, v, µ) ∈ S i δ, δ′ ∈ IR+ nie
h s+ δ ozna
za stan (q1, . . . , qn, v, µ+ δ).Poª¡
zeniem dwu tranzy
ji 
zasowy
h s δ

→ s+ δ i s+ δ
δ′

→ s+ δ+ δ′ jest tranzy
ja 
zasowa
s
δ+δ′
→ s+δ+δ′. Podobnie, je»eli s δ

→ s+δ, to dla dowolnego k ∈ IN+ istniej¡ δ1, . . . , δk ∈ IR+takie, »e δ1+ . . .+δk = δ i s δ1→ s+δ1
δ2→ . . .

δk→ s+δ, 
zyli ka»da tranzy
ja 
zasowa mo»e by¢podzielona na dowoln¡, ale sko«
zon¡ li
zb� tranzy
ji 
zasowy
h. Nie b�dziemy rozró»nia¢przebiegów, z który
h jeden mo»e powsta¢ z drugiego przez podziaª lub poªa
zenie tranzy
ji
zasowy
h.3.3 Poprawno±¢ programuDla j�zyka bazowego nie przedstawiamy nowej logiki ani systemu dowodzenia. Do wyra»eniawªasno±
i programu mo»na u»y¢ istniej¡
y
h logik temporalny
h taki
h jak CTL∗ opisanaw rozdz. 2. 31



ModelNie
h TS = (S, s0,Λ,−→) b�dzie etykietowanym systemem tranzy
yjnym dla programu
P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q

0
i ,Γi, Ti). Mo»emy de�niowa¢ nast�puj¡
ezmienne zdaniowe dla programu P :

• pe1 ∼ e2 , gdzie e1, e2 ∈ Exp(V ) i ∼ jest operatorem rela
yjnym,
• pempty(b), gdzie b ∈ B,
• pi.q, gdzie 1 ≤ i ≤ n i q ∈ Qi.Dla pewnego zbioru zmienny
h zdaniowy
h PV , warto±¢ funk
ji warto±
iuj¡
ej V : S → 2PVw stanie s = (q1, . . . , qn, v, µ) programu P de�niujemy w nast�puj¡
y sposób:
• pe1 ∼ e2 ∈ V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy B(e1 ∼ e2, v) = tt,
• pempty(b) ∈ V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy v(b) = ε,
• pi.q ∈ V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy qi = q.Zmienna zdaniowa pe1 ∼ e2 etykietuje stan s, 
zyli zdanie e1 ∼ e2 jest prawdziwe wstanie s, je»eli warto±
iowanie zmienny
h i buforów speªnia warunek e1 ∼ e2. Podobnie,zdanie pempty(b) jest prawdziwe w stanie s, je»eli w tym stanie bufor b jest pusty, a pi.q jestprawdziwe w stanie s, je»eli stan kontrolny i-tego pro
esu w s (qi) jest równy q.Modelem programu P nazywamy par�

M = (TS,V).3.4 PrzykªadyDla zwi�kszenia 
zytelno±
i wszystkie przykªady programów w j�zyku bazowym b�dziemyprzedstawia¢ w posta
i rysunków, gdzie stany programu s¡ reprezentowane przez owale, atranzy
je przez strzaªki etykietowane odpowiednimi atrybutami. Maªe strzaªki wskazuj¡po
z¡tkowe stany kontrolne posz
zególny
h pro
esów.3.4.1 Produ
ent i konsumentPrzedstawimy najpierw bardzo prosty program, którym zilustrujemy generowanie automa-tów 
zasowy
h (w rozdziale 4). Na rys. 3.1 przedstawiono system skªadaj¡
y si� z pro
esówProdu
ent i Konsument, które do komunika
ji wykorzystuj¡ bufor b. W systemie s¡ opró
ztego trzy zmienne: zmienna count prze
howuj¡
a li
zb� elementów w buforze, u»ywanai de�niowana przez obydwa pro
esy oraz zmienne reprezentuj¡
e por
je dany
h pro
esuProdu
ent (p) i Konsument (c).Pro
es Produ
ent wykonuje na przemian dwa rodzaje 
zynno±
i: produkuje por
je da-ny
h (tranzy
ja o etykie
ie produce) i wysyªa je do pro
esu Konsument (send). Produk
jadany
h zajmuje 
o najmniej 1 i nie wi�
ej ni» 2 jednostki 
zasu. Je»eli tylko bufor nie jestpeªny (count < N), to pro
es naty
hmiast po wyprodukowaniu dany
h (informuje o tymzna
znik urgent) umiesz
za je w buforze (put(b, p)) i zwi�ksza li
znik (count := count+ 1).32



Producent Konsument

C2P2

P1 C1

V={p,c,count} 

B={b}

send:
(count<N)

urgent
put(b,p)

count:=count+1

produce:

[1,2]

consume:
receive:
(count>0)
urgent
get(b,c)
count:=count−1

Rysunek 3.1: Produ
ent i konsumentPro
es Konsument 
ykli
znie pobiera por
je dany
h z bufora (tranzy
ja o etykie
ie
receive) i konsumuje je (consume). Pobranie por
ji odbywa si� naty
hmiast (urgent),je»eli tylko bufor nie jest pusty (count > 0). Konsument wyjmuje wtedy dane z bufora(get(b, c)) i zmniejsza li
znik (count := count − 1). Konsump
ja dany
h trwa dowolniedªugo.Przykªadowe warto±
iowanie po
z¡tkowe v0 dla programu jest nast�puj¡
e: v0(count) =
v0(p) = v0(c) = 0 i v0(b) = ε.Przykªady wªasno±
iDla programu zde�niujmy nast�puj¡
e zmienne zdaniowe:

• p1 := pcount≤N , 
zyli li
zba elementów w buforze (count) nie przekra
za N ,
• p2 := p2.C1, 
zyli pro
es o numerze 2 (Konsument) jest w stanie C1,
• p3 := p2.C2, 
zyli pro
es o numerze 2 (Konsument) jest w stanie C2.Formuªa

AG p1jest przykªadem wªasno±
i bezpie
ze«stwa5. Natomiast formuªa
AG (p2 ⇒ AF p3)która mówi, »e zawsze, gdy Konsument jest gotowy do odebrania por
ji dany
h, to w ko«
uje dostanie, jest przykªadem wªasno±
i »ywotno±
i6. Obie formuªy s¡ prawdziwe. Natomiastformuªa
AG (p3 ⇒ AF p2)5Bezpie
ze«stwo ozna
za, »e �nigdy nie zdarzy si� ni
 zªego�.6�ywotno±¢ ozna
za, »e �zawsze w ko«
u stanie si� 
o± po»¡danego�.33
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Rysunek 3.2: Syn
hroni
zny protokóª Fis
herajest prawdziwa tylko wtedy, gdy przyjmiemy dodatkowe zaªo»enia o u
z
iwo±
i, a wi�
 w
zasie wery�ka
ji b�dziemy brali pod uwag� jedynie przebiegi speªniaj¡
e warunki u
z
i-wo±
i (sªabe lub silne), 
zyli takie w który
h pro
es Konsument nie mo»e przebywa¢ wniesko«
zono±¢ w stanie C2.3.4.2 Protokóª Fis
hera wzajemnego wyklu
zaniaNast�pnym przykªadem jest protokóª Fis
hera wzajemnego wyklu
zania opisany w punk
ie2.1.6. Poka»emy tutaj dwa sposoby przedstawienia tego protokoªu w j�zyku bazowym.Pierwszy ze sposobów wykorzystuje me
hanizm wspólnego wykonywania tranzy
ji przezwiele pro
esów (tak jak w automata
h 
zasowy
h). Na rys. 3.2 przedstawiono trzy pro
esy:
P1, P2 i X , który
h dziaªanie omówiono dokªadnie w rozdz. 2.1.6. Jedyna ró»ni
a polegana tym, »e ograni
zenia na 
zas wykonywania tranzy
ji s¡ reprezentowane przez dozwoloneopó¹nienia, a nie przez warunki zegarowe.O
zywi±
ie protokóª Fis
hera mo»e by¢ opisany w bardziej naturalny sposób, w którymzmienna steruj¡
a protokoªu jest reprezentowana poprostu przez zmienn¡ programu (dla
v0(X) = 0), a nie przez pro
es, 
o pokazano na rys. 3.3. Tak przedstawiony protokóª dajesi� w bardzo ªatwy sposób uogólni¢ na dowoln¡ li
zb� pro
esów (wystar
zy doda¢ nowepro
esy, który
h dziaªanie jest analogi
zne do dziaªania pro
esów P1 i P2), 
o nie jestprawd¡ w przypadku opisu syn
hroni
znego.Formuªa

AG ¬(c1 ∧ c2)gdzie c1 := p1.critical1 i c2 := p2.critical2, wyra»a wªasno±¢ wzajemnego wyklu
zania (ni-gdy dwa pro
esy nie przebywaj¡ jedno
ze±nie w swoi
h sek
ja
h kryty
zny
h). Ciekaw¡
e
h¡ tego protokoªu jest to, »e prawdziwo±¢ powy»szej formuªy zale»y od warto±
i progów
zasowy
h D i d. Formuªa jest prawdziwa wtedy i tylko wtedy, gdy D < d.34



setX1:

8(d, ) 8(d, )

[O,D)

P2

idle2
start2:

trying2

enter2:

setX2:

enter1:

start1:

[O,D)

trying1idle1

setX01: setX02:

P1

X:=2X:=1
X:=0X:=0

waiting1
(X=1)

critical2 waiting2
(X=2)

(X=0) (X=0)

B= /

critical1

O

V={X} 

Rysunek 3.3: Asyn
hroni
zny protokóª Fis
hera3.4.3 Protokóª zmieniaj¡
ego si� bituOpis protokoªuNa konie
 przedstawimy tro
h� wi�kszy przykªad, którym zilustrujemy metod� 
i�
ia wrozdziale 5. Protokóª zmieniaj¡
ego si� bitu (ang. Alternating Bit Proto
ol, w skró
ieABP) [BSW69℄ jest protokoªem komunika
yjnym, który umo»liwia transmisj� dany
h w±rodowisku, w którym nie ma gwaran
ji dotar
ia dany
h do 
elu. Wykorzystany jest tutajme
hanizm potwierdzania i retransmisji dany
h. W protokole ka»da por
ja dany
h i ka»depotwierdzenie otrzymania dany
h opatrzone jest jednobitowym zna
znikiem, na podstawiektórego nadaw
a rozpoznaje, 
zy por
ja dany
h zostaªa odebrana, 
zy te» zostaªa zgubionai wtedy wysyªa j¡ jesz
ze raz.Rysunek 3.4 przedstawia jedn¡ z wersji tego protokoªu opisan¡ w j�zyku bazowym. Pro-gram skªada si� z trze
h pro
esów: Nadaw
y, Odbior
y i Bufora. Pro
es Nadaw
a (Odbior
a)odpowiada stronie wysyªaj¡
ej (odbieraj¡
ej) komunikaty. Zawodne ª¡
ze jest reprezento-wane przez pro
es Bufor i 6 buforów komunika
yjny
h zawieraj¡
y
h odpowiednio:
• sbd � dane przesyªane mi�dzy Nadaw
¡ a Buforem,
• sbb � bity przesyªane mi�dzy Nadaw
¡ a Buforem,
• bsa � potwierdzenia przesyªane mi�dzy Buforem a Nadaw
¡,
• brd � dane przesyªane mi�dzy Buforem a Odbior
¡,
• brb � bity przesyªane mi�dzy Buforem a Odbior
¡,
• rba � potwierdzenia przesyªane mi�dzy Odbior
¡ a Buforem.Zmienne csbd, cbsa, cbrd, crba odpowiadaj¡ ilo±
i komunikatów w danym buforze i s¡ od-powiednio mody�kowane przy wysyªaniu i odbieraniu komunikatów z ty
h buforów. Bufor

sbb (ani brb) nie ma li
znika, poniewa» li
zba wiadomo±
i w buforze sbb jest zawsze równali
zbie wiadomo±
i w buforze sbd, 
zyli warto±
i li
znika csbd (podobnie dla buforów brb i
brd). 35



(cbrd>0)and(crba<M)
urgent
get(brd,rdata);

cbrd:=cbrd−1;
put(rba,rack);
crba:=crba+1;

(rack<>rbit)

(rack=rbit)
urgent

(csbd<>0)and(cbrd<M)
urgent
get(sbd,bdata);
get(sbb,bbit);
csbd:=csbd−1;
put(brd,bdata);
put(brb,bbit);

(crba<>0)and(cbsa<M)
urgent
get(rba,bbit);

put(bsa,bbit);
cbsa:=cbsa+1;

crba:=crba−1;

cbrd:=cbrd+1;

l12:

l14:

(csbd<>0)
urgent
get(sbd,bdata);
get(sbb,bbit);
csbd:=csbd−1;

(crba<>0)
urgent
get(rba,bbit);
crba:=crba−1;

l13:

l15:

l9:

l11:

Odbiorca

Bufor

l10:
urgent get(brb,rack);

rbit:=1−rbit;

Nadawca

sdata:=sdata+1;

 

urgent
get(bsa,sack);
cbsa:=cbsa−1;

(cbsa<>0)

(cbsa=0)
[T,T]

(sack<>sbit)
urgent

sbit:=1−sbit;
urgent
(sack=sbit)

(csbd<M)
urgent
put(sbd,sdata);
put(sbb,sbit);
csbd:=csbd+1;

l1:

l2:

l3:

l4:

l6:

l8:

l5:

l7:

[L,U)

[0,D)
[0,D)
sdata:=0;

(sdata<N)
(sdata>=N)

S1

S2

S3

S4

S5

B1

R1

R2

B={sbd,sbb,bsa,brd,brb,rba}

V={csbd,cbsa,cbrd,crba,
sbit,sdata,sack,
rbit,rdata,rack,
bbit,bdata}

Rysunek 3.4: Protokóª zmieniaj¡
ego si� bitu (ABP)
36



Pro
es Bufor modeluje dwa rodzaje za
howania: poprawne przekazanie dany
h lub i
hzgubienie. W tranzy
ji l12 Bufor pobiera dane (get(sbd, bdata)) razem ze zna
znikiem(get(sbb, bbit)) od Nadaw
y i przekazuje je w niezmienionej posta
i do Odbior
y. Natomiastw tranzy
ji l13 Bufor pobiera dane i zna
znik od Nadaw
y i nie przekazuje i
h dalej. Analo-gi
znie jest w przypadku przekazywania potwierdzenia od Odbior
y do Nadaw
y (tranzy
je
l14 i l15).Pro
es Nadaw
a umiesz
za dane (sdata) i zna
znik (sbit) w odpowiedni
h bufora
h (o ilenie s¡ peªne). Nast�pnie 
zeka na potwierdzenie. Je»eli nie otrzyma potwierdzenia w 
i¡gu
T jednostek 
zasu, to ponownie przesyªa t� sam¡ par�: dane i zna
znik. Je»eli otrzymapotwierdzenie (w posta
i jednego bitu), to sprawdza, 
zy warto±¢ potwierdzenia (sack) jestrówna zna
znikowi (sbit). Je»eli nie jest, to ponownie wysyªa dane i zna
znik. Je»eli warto±¢potwierdzenia jest zgodna z o
zekiwan¡, to zna
zy, »e ta por
ja dany
h zostaªa poprawnieodebrana przez Odbior
� i Nadaw
a zmienia warto±¢ swojego bitu (sbit) na prze
iwn¡ (z 0na 1 i odwrotnie). Nast�pnie Nadaw
a generuje nowe dane (reprezentowane przez kolejneli
zby 
aªkowite z zakresu od 1 do N). Generowanie nowy
h dany
h zajmuje 
o najmniej
L i 
o najwy»ej U jednostek 
zasu. Od tego momentu dziaªanie Nadaw
y powtarza si� dlanowy
h warto±
i dany
h i zna
znika.Pro
es Odbior
a po odebraniu dany
h (rdata) i zna
znika (rack) wysyªa potwierdzenierówne warto±
i zna
znika. Nast�pnie sprawdza, 
zy warto±¢ zna
znika jest równa warto±
ibitu kontrolnego (rbit) i je»eli tak, to zmienia warto±¢ tego bitu na prze
iwn¡.Warto±
iowanie po
z¡tkowe dla programu jest nast�puj¡
e: v0(sdata) = 1, v0(y) = 0dla y ∈ V \ {sdata} i v0(b) = ε dla b ∈ B.Zauwa»my, »e program z rys. 3.4 jest strukturalny, poniewa» dla ka»dego pro
esu istniejepodziaª na zbiory Fi i Bi speªniaj¡
e warunki de�ni
ji 3.2: dla pro
esu Nadaw
y zbiór
F1 = {l1, l3, l5, l6, l7}, a B2 = {l2, l4, l8}, dla pro
esu Odbior
y F2 = {l9} i B2 = {l9, l10},a dla pro
esu Bufora F3 = ∅ i B2 = {l12, l13, l14, l15}.Przykªady wªasno±
iProtokóª ABP jest poprawny tylko wtedy, gdy warto±¢ zmiennej sbit (u»ywana w pro
esieNadaw
y) jest równa warto±
i zmiennej rbit (u»ywanej w pro
esie Odbior
y).Sformuªujmy nast�puj¡
¡ wªasno±¢: je»eli pro
esy Nadaw
y i Odbior
y s¡ w swoi
hpo
z¡tkowy
h stana
h kontrolny
h (
zyli w stanie po
z¡tkowym i wtedy, gdy obydwa pro-
esy zd¡»yªy zmieni¢ warto±
i swoi
h bitów) i warto±¢ zmiennej sbit wynosi 0, to warto±¢zmiennej rbit równie» wynosi 0 (podobnie mo»emy sprawdzi¢ dla warto±
i 1).7 Zde�niujmynast�puj¡
e zmienne zdaniowe:

• s1 := p1.S1 (s2 := p1.S2), 
zyli pro
es o numerze 1 (Nadaw
a) jest w stanie S1 (S2),
• r1 := p2.R1 (r2 := p2.R2), 
zyli pro
es o numerze 2 (Odbior
a) jest w stanie R1 (R2),
• sbit0 := psbit=0,
• rbit0 := prbit=0.7Powód, dla którego nie de�niujemy zmiennej zdaniowej psbit=rbit zostanie podany w punk
ie 4.3.6.37



Formuªa ϕ wyra»aj¡
a nasz¡ wªasno±¢ ma posta¢
ϕ = AG((s1 ∧ r1 ∧ sbit0) ⇒ rbit0)Badaniem tej wªasno±
i zajmiemy si� w kolejny
h rozdziaªa
h. Nast�pna formuªa, którajest przykªadem wªasno±
i »ywotno±
i

ψ = AG (s2 ⇒ AF r2)mówi, »e je»eli Nadaw
a wysªaª dane, to w ko«
u dotr¡ one do Odbior
y. Zauwa»my,»e ta wªasno±¢ jest prawdziwa tylko przy zaªo»eniu silnej u
z
iwo±
i, w prze
iwnym raziejest mo»liwy taki niesko«
zony przebieg programu, w którym Bufor gubi wszystkie pakietyprzekazywane przez Nadaw
� (tranzy
ja l12 nie jest wykonana mimo, »e niesko«
zenie 
z�s-to jest mo»liwa do wykonania).3.5 Podsumowanie rozdziaªuOd j�zyków opisu systemów 
zasowy
h taki
h jak Estelle [ISO97℄ 
zy SDL [MT01℄, któremo»emy okre±li¢ mianem j�zyków wysokiego poziomu, j�zyk bazowy ró»ni si� tym, »e mauprosz
zon¡ skªadni�. Nie posiada typowy
h dla j�zyków programowania instruk
ji if-then-else, 
zy while. Jednak takie instruk
je mo»na ªatwo �wyrazi¢� w j�zyku bazowym (waru-nek instruk
ji if-then-else wykorzystuj¡
 dozory tranzy
ji, a p�tl� poprzez odpowiedni 
i¡gstanów i tranzy
ji tworz¡
y 
ykl). Z drugiej strony takie zaprojektowanie j�zyka uªatwiatªuma
zenie do automatów 
zasowy
h. Poza tym j�zyk bazowy nie ró»ni si� siª¡ wyrazu odj�zyków wysokiego poziomu, w który
h mo»na nakªada¢ ograni
zenia na 
zas wykonywaniapewny
h opera
ji, 
o zna
zy »e ka»de za
howanie opisane w j�zyka
h wysokiego poziomumo»na tak»e opisa¢ w j�zyku bazowym.Mimo, »e j�zyk bazowy jest dosy¢ prosty, to jednak udost�pnia wszystkie podstawoweme
hanizmy komunika
ji i syn
hroniza
ji systemów wspóªbie»ny
h. Dzi�ki temu mo»liwejest dosy¢ wygodne tªuma
zenie z inny
h j�zyków, 
zego dowodem mo»e by¢ fakt, »e takietªuma
zenia powstaªy i nadal powstaj¡ dla j�zyków:
• Estelle (pra
a magisterska Wiktora Miszurisa pt. �Tªuma
zenie Estelle do j�zykabazowego�, obroniona w 2004 roku),
• UML (pra
a magisterska Jakuba Kowalskiego pt. �Transla
ja z j�zyka UML do auto-matów 
zasowy
h�, obroniona w 2005 roku),
• Promela [NDJ06℄,
• Java [OWS06℄,
• SDL (pra
a magisterska Pawªa Kowalskiego pt. �Transla
ja z j�zyka SDL do automa-tów 
zasowy
h�, w przygotowaniu).J�zyk bazowy zostaª tak»e wykorzystany do opisu protokoªów kryptogra�
zny
h uwzgl�d-niaj¡
y
h zale»no±
i 
zasowe [JP06a, JP07℄.Opis skªadni konkretnej j�zyka bazowego (znanego jako IL od ang. Intermediate Lan-guage) i przykªady spe
y�ka
ji w tym j�zyku mo»na znale¹¢ pod adresem:http://www.mimuw.edu.pl/∼janowska/il38



Rozdziaª 4Generowanie automatów
zasowy
h dla j�zyka bazowegoW rozdziale opisujemy sposób budowy automatów 
zasowy
h na podstawie programu w j�-zyku bazowym. Na po
z¡tku przedstawiamy jak za pomo
¡ warunków na zegara
h mo»nawyrazi¢ dopusz
zalne opo¹nienia i pilno±¢ tranzy
ji. Poka»emy nast�pnie jak skonstru-owa¢ jeden automat 
zasowy odpowiadaj¡
y programowi. B�dziemy go nazywa¢ globalnymautomatem 
zasowym. W kolejnym punk
ie rozdziaªu zde�niujemy zbiór automatów 
za-sowy
h, w którym posz
zególne automaty odpowiadaj¡ skªadowym programu. Podamyrównie» sposoby reduk
ji li
zby zegarów w generowany
h automata
h.4.1 ZegaryNie
h P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}) b�dzie programem, a Pi = (idi, Qi, q
0
i ,Σi, Ti) pro
esemprogramu P . Dla stanu kontrolnego q ∈ Qi przez nut(q)1 b�dziemy ozna
za¢ li
zb� tran-zy
ji pilny
h wy
hodz¡
y
h z q, a przez nut(Pi) = maxq∈Qi

nut(q) � maksymaln¡ li
zb�tranzy
ji pilny
h wy
hodz¡
y
h z jednego stanu i−tego pro
esu. Ka»demu pro
esowi Piodpowiada zbiór zegarów Xi = {xi1, . . . , x
i
k}, gdzie k = nut(Pi) + 1 przy 
zym zbiory Xii Xj s¡ rozª¡
zne dla i 6= j. Zbiór wszystki
h zegarów X dla programu P b�dzie równysumie zbiorów Xi dla 1 ≤ i ≤ n.Warunki na zegara
h modeluj¡ ograni
zenia 
zasowe wynikaj¡
e z dozwolonego opó¹-nienia i pilno±
i tranzy
ji. Przypomnijmy, »e je»eli tranzy
ja t nie jest pilna i jej dozwoloneopó¹nienie delay(t) wynosi < d1, d2 >, gdzie d1 ∈ IN i d2 ∈ IN∪{∞} oraz < jest znakiem �(�lub �[� i > jest znakiem �)� lub �℄�, to t mo»e zosta¢ wykonanana tylko wtedy, gdy upªyniewi�
ej ni» d1, ale mniej ni» d2 jednostek 
zasu od momentu, gdy pro
es wykonaª tranzy
j�do stanu ¹ródªowego tranzy
ji t (mówimy, »e pro
es wszedª do stanu ¹ródªowego tranzy
ji

t). Tranzy
ja pilna jest wykonana naty
hmiast, gdy tylko stanie si� mo»liwa do wykonania(lub nie jest wykonana w
ale).Ka»dej tranzy
ji odpowiada jeden zegar, przy 
zym przydziaª zegarów jest nast�puj¡
y.1Skrót od angielskiego number of urgent transitions.39



Ka»dej tranzy
ji pro
esu Pi, która nie jest pilna, przydzielamy zegar xi1. Zegar xi1 jestzerowany pod
zas wykonania ka»dej tranzy
ji automatu, której odpowiada jaka± tranzy
japro
esu Pi, wi�
 jego warto±¢ odpowiada 
zasowi przebywania pro
esu w bie»¡
ym staniekontrolnym (
zyli w stanie, w którym pro
es Pi znajduje si� w danym momen
ie). Dozwo-lone opó¹nienie tranzy
ji, która nie jest pilna, jest modelowane przez odpowiednie warunkina zegarze xi1. Pozostaªe zegary s¡ przydzielone tranzy
jom pilnym pro
esu Pi w ten sposób,»e ka»de dwie tranzy
je pilne wy
hodz¡
e z tego samego stanu kontrolnego maj¡ przypisaneró»ne zegary. Taki podziaª istnieje, bo przyj�li±my, »e li
zba zegarów pro
esu Pi jest równa
nut(Pi)+1. Warto±¢ zegara odpowiadaj¡
ego tranzy
ji pilnej odpowiada 
zasowi jaki min¡ªod momentu umo»liwienia tej tranzy
ji, poniewa» zegar jest zerowany wtedy, gdy tranzy
jastaje si� mo»liwa do wykonania.Funk
je c, constraint i upper_constrNie
h T ui = {t ∈ Ti |urgent(t)} b�dzie zbiorem tranzy
ji pilny
h pro
esu Pi i T u =

⋃n
i=1 T

u
ib�dzie zbiorem tranzy
ji pilny
h programu. Nie
h c : T → X b�dzie funk
j¡ przyporz¡d-kowuj¡
¡ zegary tranzy
jom tak¡, »e dla ka»dej tranzy
ji t ∈ Ti \ T

u
i , c(t) = xi1 i dla ka»dejpary tranzy
ji t1, t2 ∈ T ui , c(t1) 6= xi1, c(t2) 6= xi1 i c(t1) 6= c(t2).2Pomo
ni
za funk
ja constraint : T → Ψ(X) ka»dej tranzy
ji przypisuje odpowiednieograni
zenie zegarów. Nie
h d1, d2 ∈ IN.

constraint(t)
def
=















































d1 < c(t) ∧ c(t) < d2 je»eli delay(t) = (d1, d2),
d1 < c(t) ∧ c(t) ≤ d2 je»eli delay(t) = (d1, d2],
d1 < c(t) je»eli delay(t) = (d1,∞),
d1 ≤ c(t) ∧ c(t) < d2 je»eli delay(t) = [d1, d2),
d1 ≤ c(t) ∧ c(t) ≤ d2 je»eli delay(t) = [d1, d2],
d1 ≤ c(t) je»eli delay(t) = [d1,∞), gdzie d1 6= 0,
c(t) ≤ 0 je»eli delay(t) = [0,∞) i urgent(t) = true,
true je»eli delay(t) = [0,∞) i urgent(t) = false.Aby wymusi¢ wykonanie tranzy
ji przed upªyni�
iem jakiego± 
zasu, musimy skonstruowa¢odpowiedni niezmiennik loka
ji ¹ródªowej tej tranzy
ji. Funk
ja upper_constr : T → Ψ(X),która b�dzie potrzebna do skonstruowania niezmiennika, jest zde�niowana w nast�puj¡
ysposób.3 Nie
h d ∈ IN.

upper_constr(t) def
=















c(t) < d je»eli upper_delay(t) = [0, d),
c(t) ≤ d je»eli upper_delay(t) = [0, d],
c(t) ≤ 0 je»eli upper_delay(t) = [0,∞) i urgent(t) = true,
true je»eli upper_delay(t) = [0,∞) i urgent(t) = false.2Aby ograni
zy¢ li
zb� zegarów mo»emy ten sam zegar przyporz¡dkowa¢ wielu tranzy
jom wy
hodz¡
ymz tego samego stanu, je»eli te tranzy
je nie b�d¡ jedno
ze±nie mo»liwe do wykonania i nie przydziela¢zegara tranzy
jom, które nie maj¡ naªo»ony
h »adny
h ograni
ze« 
zasowy
h. Konstruk
j� wykorzystuj¡
¡mniejsz¡ li
zb� zegarów omawiamy w rozdziale 4.4.3De�ni
ja górnego dozwolonego opó¹nienia (upper_delay) znajduje si� na stronie 22.40



4.2 Globalny automat 
zasowyGlobalny automat 
zasowy konstruujemy dla danego programu i po
z¡tkowego warto±
iowa-nia zmienny
h i buforów. Loka
ja globalnego automatu 
zasowego odpowiada kon�gura
jiprogramu okre±lonej przez stany kontrolne w jaki
h znajduj¡ si� pro
esy oraz warto±
iowa-nie zmienny
h i buforów. Ka»dej loka
ji globalnego automatu 
zasowego odpowiada krotka
(q1, . . . , qn, v), gdzie qi ∈ Qi dla 1 ≤ i ≤ n i v ∈ ΩV ∪B. W sz
zególno±
i, loka
ji po
z¡t-kowej odpowiada kon�gura
ja programu, w której wszystkie pro
esy znajduj¡ si� w swoi
hstana
h po
z¡tkowy
h a warto±
i zmienny
h i buforów s¡ okre±lone przez warto±
iowaniepo
z¡tkowe v0.Intui
yjnie, w globalnym automa
ie 
zasowym istnieje tranzy
ja o etykie
ie γ wy
ho-dz¡
a z pewnej loka
ji, je»eli w programie dla ka»dego i ∈ Γ(γ)4 istnieje tranzy
ja o ety-kie
ie γ mo»liwa do wykonania w kon�gura
ji okre±lonej przez t� loka
j�. Loka
ja do
e-lowa tranzy
ji w automa
ie odpowiada kon�gura
ji programu po wykonaniu ty
h tranzy
ji.Warunek umo»liwienia tranzy
ji w automa
ie (na zegara
h) jest koniunk
j¡ warunków 
za-sowy
h odpowiadaj¡
y
h opó¹nieniom posz
zególny
h tranzy
ji w programie. Do zbioruzegarów do wyzerowania nale»¡ zegary mierz¡
e 
zas przebywania pro
esu w bie»¡
ym sta-nie kontrolnym dla wszystki
h pro
esów wykonuj¡
y
h tranzy
je oraz zegary odpowiadaj¡
etranzy
jom pilnym, które nie s¡ mo»liwe do wykonania w kon�gura
ji ¹ródªowej, a staj¡si� mo»liwe do wykonania w kon�gura
ji do
elowej tej tranzy
ji. Niezmiennik loka
ji jestwyzna
zony przez górne ograni
zenia 
zasowe tranzy
ji mo»liwy
h do wykonania w kon�-gura
ji odpowiadaj¡
ej tej loka
ji. Je»eli tranzy
ja t musi by¢ wykonana przed upªyni�
iemjakiego± 
zasu (lub naty
hmiast) i jest mo»liwa do wykonania w danej kon�gura
ji (loka
ji),to w niezmienniku loka
ji znajduje si� warunek upper_constr(t).Automaty 
zasowe generujemy przy zaªo»eniu, »e li
zba osi¡galny
h kon�gura
ji pro-gramu jest sko«
zona. W prze
iwnym przypadku li
zba loka
ji automatu 
zasowego byªabyniesko«
zona, a wi�
 taki automat nie byªby poprawnym automatem 
zasowym.4.2.1 De�ni
ja automatu globalnegoDe�ni
ja 4.1 Automat 
zasowy TA = (Σ, L, l0, X,E, I) dla programu P = (V,B, {Pi |1 ≤
i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q

0
i ,Γi, Ti), i warto±
iowania po
z¡tkowego v0 : V ∪ B → Ωde�niujemy nast�puj¡
o:

• Σ =
⋃n
i=1 Γi jest zbiorem etykiet,

• L = Q1 × . . .×Qn × ΩV ∪B jest zbiorem loka
ji,
• l0 = (q01 , . . . , q

0
n, v

0) ∈ L jest loka
j¡ po
z¡tkow¡,
• X =

⋃n
i=1

⋃nut(Pi)+1
j=1 {xij} jest zbiorem zegarów,

• E ⊆ L×Σ×Ψ(X)×2X×L jest rela
j¡ przej±
ia zde�niowan¡ nast�puj¡
o dla l, l′ ∈ L,gdzie l = (q1, . . . , qn, v) i l′ = (q′1, . . . , q
′
n, v

′):4Przypomnijmy, »e Γ(γ) ozna
za zbiór numerów pro
esów, które w swoim zbiorze etykiet maj¡ etykiet� γ(rozdz. 3.2). 41



l
γ,ψ,Y
−→ l′ ∈ E wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje etykieta γ ∈ Γ, zbiór tranzy
ji T ′ =

{ti | i ∈ Γ(γ)} ⊆ T , taki »e� dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′ za
hodzi enabledi(ti, l), label(ti) = γ i target(ti) = q′i,� q′j = qj dla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ),� v′ = J (v, 〈action(ti)〉ti∈T ′),� ψ =
∧

ti∈T ′ constraint(ti),� Y =
⋃

i∈Γ(γ){x
i
1} ∪ {c(t) | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, l) ∧ enabled(t, l′)},

• I : L→ Ψ(X) jest zde�niowany w nast�puj¡
y sposób dla l ∈ L:
I(l) =

∧

{t∈T | enabled(t,l)} upper_constr(t).4.2.2 Funk
ja warto±
iuj¡
a dla automatu globalnegoFunk
j� warto±
iuj¡
¡ VTA : L → 2PV dla automatu 
zasowego TA, zbudowanego dlaprogramu P i zbioru zmienny
h zadaniowy
h PV , de�niujemy w nast�puj¡
y sposób. Dlaloka
ji l = (q1, . . . , qn, v) ∈ L:
• pe1 ∼ e2 ∈ VTA(l) wtedy i tylko wtedy, gdy B(e1 ∼ e2, v) = tt,
• pempty(b) ∈ VTA(l) wtedy i tylko wtedy, gdy v(b) = ε,
• pi.q ∈ VTA(l) wtedy i tylko wtedy, gdy qi = q.4.2.3 PrzykªadRysunek 4.1 przedstawia automat 
zasowy dla przykªadu produ
enta i konsumenta (rozdz.3.4.1), gdzie N (rozmiar bufora) wynosi 1.Posz
zególnym loka
jom odpowiadaj¡ nast�puj¡
e kon�gura
je programu i zbiory zmien-ny
h zdaniowy
h (przedstawiono tylko loka
je osi¡galne z loka
ji po
z¡tkowej):

l1 = (P1, C1, p = 0, c = 0, count = 0, b = 〈〉), VTA(l1) = {p1, p2},
l2 = (P2, C1, p = 0, c = 0, count = 0, b = 〈〉), VTA(l2) = {p1, p2},
l3 = (P1, C1, p = 0, c = 0, count = 1, b = 〈0〉), VTA(l3) = {p1, p2},
l4 = (P2, C1, p = 0, c = 0, count = 1, b = 〈0〉), VTA(l4) = {p1, p2},
l5 = (P1, C2, p = 0, c = 0, count = 0, b = 〈〉), VTA(l5) = {p1, p3},
l6 = (P2, C2, p = 0, c = 0, count = 0, b = 〈〉), VTA(l6) = {p1, p3},
l7 = (P1, C2, p = 0, c = 0, count = 1, b = 〈0〉), VTA(l7) = {p1, p3},
l8 = (P2, C2, p = 0, c = 0, count = 1, b = 〈0〉), VTA(l8) = {p1, p3}.Przypomnijmy, »e p1 ozna
za, »e warto±¢ zmiennej count jest nie wi�ksza ni» N = 1, a

p2 (p3) ozna
za, »e pro
es Konsument znajduje si� w stanie kontrolnym C1 (C2). Ka»daloka
ja automatu globalnego jest etykietowana zmienn¡ zdaniow¡ p1, innymi sªowy zdaniereprezentowane przez p1 jest prawdziwe w ka»dej loka
ji tego automatu. Natomiast zdaniereprezentowane przez p2 jest prawdziwe w loka
ja
h ozna
zony
h kolorem biaªym, a przez
p3 � szarym. 42
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{ }}Rysunek 4.1: Automat 
zasowy dla przykªadu produ
enta i konsumentaZegar x1
1 odpowiada tranzy
ji o etykie
ie produce. Nierówno±
i x1

1 ≥ 1 ∧ x1
1 ≤ 2 wwarunka
h umo»liwienia tranzy
ji o etykie
ie produce oraz x1

1 ≤ 2 w niezmiennika
h loka-
ji ¹rodªowy
h ty
h tranzy
ji modeluj¡ dopusz
zalne opó¹nienie tranzy
ji o tej etykie
ie wpro
esie Produ
ent ([1, 2]). Podobnie jest dla tranzy
ji pilny
h o etykieta
h send (zegar x1
2i warunek x1

2 ≤ 0) i receive (zegar x2
2 i warunek x2

2 ≤ 0 ) oraz dla tranzy
ji o etykie
ie
consume (zegar x2

1, brak warunków, bo 
zas wykonania tranzy
ji jest dowolny). Zegar x1
1jest zerowany pod
zas ka»dej tranzy
ji odpowiadaj¡
ej tranzy
jom pro
esu Produ
ent (oetykieta
h produce i send). Podobnie, zegar x2

1 jest zerowany pod
zas ka»dej tranzy
ji od-powiadaj¡
ej tranzy
jom pro
esu Konsument (o etykieta
h consume i receive). Natomiastzegar x1
2 jest zerowany wtedy, gdy tranzy
ja o etykie
ie send staje si� mo»liwa do wykona-nia, 
zyli pod
zas wykonywania tranzy
ji z loka
ji l1 do l2 (produce), z l4 do l6 (receive)i z l5 do l6 (produce). Zauwa»my, »e zegar x1

2 nie jest zerowany przy przej±
iu z loka
ji z
l6 do loka
ji l2 (consume), poniewa» tranzy
ja o etykie
ie send jest mo»liwa do wykonaniaw obywdu kon�gura
ja
h okre±lony
h przez loka
je l6 i l2. Podobnie jest dla zegara x2

2i tranzy
ji o etykie
ie receive.4.2.4 Poprawno±¢Nie
h TSp = {Sp, s0p,Λp,−→p} b�dzie systemem tranzy
yjnym dla programu P = (V,B,
{Pi | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q

0
i ,Γi, Ti), a TSa = {Sa, s0a,Λa,−→a} nie
h b�dziesystemem tranzy
yjnym dla automatu 
zasowego TA = (Σ, L, l0, X,E, I) skonstruowanegodla programu P zgodnie z def. 4.1. Rozwa»my nast�puj¡
¡ rela
j� mi�dzy stanami ty
hsystemów.De�ni
ja 4.2 Nie
h ∼=pa⊆ Sp×Sa b�dzie rela
j¡ tak¡, »e dla stanów sp = (q1, . . . , qn, v, µ)i sa = (l, τ), gdzie l = (q′1, . . . , q

′
n, v

′), za
hodzi sp ∼=pa s
a wtedy i tylko wtedy, gdy speªniones¡ trzy nast�puj¡
e warunki: 43



1. qi = q′i dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n i v = v′,2. τ(xi1) = µ(qi) dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n,3. enabled(t, sp) ∧ urgent(t) ⇒ τ(c(t)) = 0 dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T .Powiemy, »e dwie ±
ie»ki sp0 λ0→ sp1
λ1→ . . .

λj−1
→ spj

λj

→ . . . w TSp i sa0 λ0→ sa1
λ1→ . . .

λj−1
→ saj

λj

→ . . .w TSa odpowiadaj¡ sobie, je»eli dla ka»dego j ≥ 0, spj ∼=pa s
a
j . Zauwa»my, »e je»eli dwie±
ie»ki odpowiadaj¡ sobie, to i
h odpowiednie pary su�ksów równie» sobie odpowiadaj¡.Lemat 4.3 Je»eli sp ∼=pa s

a, to dla ka»dej ±
ie»ki ze stanu sp istnieje odpowiadaj¡
a jej±
ie»ka ze stanu sa i dla ka»dej ±
ie»ki ze stanu sa istnieje odpowiadaj¡
a jej ±
ie»ka zestanu sp.Dowód:W dowodzie wykorzystamy konstruk
j� induk
yjn¡. Zaªó»my, »e dla pre�ksu sp0 λ0→ sp1
λ1→

. . .
λk−1
→ spk mamy zbudowany pre�ks sa0 λ0→ sa1

λ1→ . . .
λk−1
→ sak taki, »e sp0 = sp, sa0 = sa i

spj
∼=pa s

a
j dla ka»dego 0 ≤ j ≤ k. Poka»emy, »e :

• (⇒) dla przej±
ia spk λk→ spk+1 w TSp istnieje stan sak+1 i przej±
ie sak λk→ sak+1 w TSatakie, »e spk+1
∼=pa s

a
k+1 oraz

• (⇐) dla przej±
ia sak λk→ sak+1 w TSa istnieje stan spk+1 i przej±
ie spk λk→ spk+1 w TSptakie, »e spk+1
∼=pa s

a
k+1.Nie
h spk = (qk1 , . . . , q

k
n, v

k, µk) oraz sak = (lk, τk) dla k ∈ IN.(⇒) Rozwa»my dwa przypadki.1. λk ∈ Γ, 
zyli przej±
ie z spk do spk+1 odpowiada wykonaniu tranzy
ji ak
yjnej przezjeden (lokalnie) b¡d¹ wiele (syn
hroni
znie) pro
esów programu P .Poka»emy, »e w automa
ie 
zasowym TA istnieje tranzy
ja t′ o etykie
ie λk, któramo»e by¢ wykonana ze stanu sak i stan sak+1 taki, »e sak λk→ sak+1 oraz spk+1
∼=pa s

a
k+1.Je»eli pro
esy (lub jeden pro
es) programu P wykonuj¡ tranzy
je ak
yjne (lub jedn¡,lokaln¡ tranzyj� ak
yjn¡) o etykie
ie λk ze stanu spk do stanu spk+1, to z def. 3.4istnieje zbiór tranzy
ji T ′ = {ti | i ∈ Γ(λk)} ⊆ T , taki »e dla ka»dej tranzy
ji

ti ∈ T ′ za
hodzi fireablei(ti, spk), label(ti) = λk i qk+1
i = target(ti) oraz vk+1 =

J (vk, 〈action(ti)〉ti∈T ′), µk+1 = µk[{qk+1
i | i ∈ Γ(λk)} := 0] i qk+1

j = qkj dla j ∈
{1, . . . , n} \ Γ(λk).Przypomnijmy, »e fireablei(ti, spk) def

= enabledi(ti, s
p
k) ∧ µk(source(ti)) ∈ delay(ti).Poniewa» fireablei(ti, spk) ⇒ enabledi(ti, s

p
k) i z zaªo»enia induk
yjnego wiemy, »e

lk = (qk1 , . . . , q
k
n, v

k), wi�
 zgodnie z def. 4.1 w automa
ie 
zasowym TA istniejeloka
ja lk+1 i tranzy
ja e = lk
λk,ψ,Y−→ lk+1 taka, »e ψ =

∧

ti∈T ′ constraint(ti) i Y =
⋃

i∈Γ(λk){x
i
1} ∪ {c(t) | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧ enabled(t, lk+1)}.44



Tranzy
ja e mo»e by¢ wykonana ze stanu sak, je»eli τk |= ψ i τk+1 |= I(lk+1), gdzie
τk+1 = τ [Y := 0]. Poka»emy, »e warunki te s¡ speªnione.Dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′ za
hodzi source(ti) = qki . Z tego, »e fireablei(ti, spk)otrzymujemy µk(qki ) ∈ delay(ti). Ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′, która nie jest pilna odpo-wiada zegar xi1. Z zaªo»enia induk
yjnego τk(xi1) = µk(qki ) dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n, awi�
 dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′, która nie jest pilna τk |= constraint(ti). Natomiastdla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′, która jest pilna z zaªo»enia induk
yjnego τk(c(ti)) = 0.Dla tranzy
ji pilnej constraint(ti) def

= (c(ti) ≤ 0), a wi�
 τk(c(ti)) |= constraint(ti).St¡d otrzymujemy τk |= ψ dla ψ =
∧

ti∈T ′ constraint(ti).Poka»emy, »e τk+1 |= I(lk+1), gdzie I(lk+1) =
∧

{t∈T | enabled(t,lk+1)} upper_constr(t).Dla ka»dej tranzy
ji mo»liwej do wykonania w kon�gura
ji lk+1 poka»emy, »e τk+1 |=
upper_constr(t).Niezmiennik I(lk+1) zawiera tylko warunki w posta
i x < d lub x ≤ d dla x ∈ X i d ∈
IN. Z de�ni
ji 4.1 wynika, »e zegary xi1 dla i ∈ Γ(λk) nale»¡ do zbioru Y zawieraj¡
egozegary do wyzerowania, a wi�
 τk+1(xi1) = 0, 
zyli τk+1 |= upper_constr(t), dlaka»dej niepilnej tranzy
ji t ∈ Ti dla i ∈ Γ(λk). Z kolei z tego, »e τk |= I(lk) wynika,»e dla ka»dej niepilnej tranzy
ji t ∈ Ti mo»liwej do wykonania w stanie spk+1, gdzie
i ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λk), za
hodzi τk |= upper_constr(t), z 
zego wynika, »e τk+1 |=
upper_constr(t).Je»eli t jest tranzy
j¡ piln¡, która nie jest mo»liwa do wykonania w stanie spk, a jestmo»liwa do wykonania w stanie spk+1, to odpowiadaj¡
y jej zegar c(t) równie» zosta-nie wyzerowany, a wi�
 τk+1 |= upper_constr(t). Natomiast je»eli t jest tranzy
j¡piln¡, która jest mo»liwa do wykonania zarówno w stanie spk, jak i w spk+1, to z za-ªo»enia induk
yjnego dostajemy τk(c(t)) = 0, a poniewa» τk+1(c(t)) = τk(c(t)), to
τk+1(c(t)) = 0. Wida¢ wi�
, »e dla ka»dej tranzy
ji t mo»liwej do wykonania w stanie
spk+1 za
hodzi τk+1 |= upper_constr(t). A zatem τk+1 |= I(lk+1), 
o w poª¡
zeniuz τk |= ψ, ko«
zy dowód tego, »e automat TA b�d¡
 w stanie sak mo»e wykona¢tranzy
j� e do stanu sak+1.Nale»y jesz
ze pokaza¢, »e spk+1

∼=pa s
a
k+1. Z de�ni
ji tranzy
ji e (def. 4.1) wida¢naty
hmiast, »e lk+1 = (qk+1

1 , . . . , qk+1
n , vk+1), wi�
 speªniony jest punkt 1 def. 4.2.Z def. 3.4 µk+1 = µk[{qk+1

i | i ∈ Γ(λk)} := 0], a zgodnie z de�ni
j¡ 4.1 do zbioru
Y nale»¡ zegary xi1 dla i ∈ Γ(λk), wi�
 τk+1(xi1) = µk+1(qk+1

i ) = 0 dla i ∈ Γ(λk).Dla i ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λk) otrzymujemy τk+1(xi1) = τk(xi1) = µk(qki ) = µk+1(qk+1
i ).Warunek 2 def. 4.2 jest zatem speªniony.Jak ju» pokazali±my w
ze±niej dla ka»dej pilnej tranzy
ji t mo»liwej do wykonania wstanie spk+1 za
hodzi τk+1(c(t)) = 0, wi�
 speªniony jest równie» warunek 3 def. 4.2.2. λk ∈ IR+, 
o ozna
za, »e przej±
ie λk reprezentuje upªyw 
zasu. Podobnie jak po-przednio poka»emy, »e automat 
zasowy TA mo»e wykona¢ przej±
ie 
zasowe o dªu-go±
i λk i »e spk + λk ∼=pa s

a
k + λk. Przypadek λk = 0 jest o
zywisty. Przyjmijmy, »e

λk > 0. B�d¡
 w stanie sak automat mo»e wykona¢ przej±
ie 
zasowe λk > 0, je»eli
τk + λk |= I(lk), gdzie I(lk) =

∧

{t∈T | enabled(t,lk)} upper_constr(t). Skoro w pro-gramie P mo»e upªyn¡¢ λk jednostek 
zasu, to zgodnie z def. 3.4 dla ka»dej tranzy
ji45



t ∈ T za
hodzi ¬enabled(t, spk) ∨ (¬urgent(t) ∧ ¬expired(t, spk + λk)). Wynika z tegopo pierwsze, »e »adna tranzy
ja pilna nie jest mo»liwa do wykonania w stanie spk ipo drugie, »e dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T mo»liwej do wykonania w stanie spk za
hodzi
µk(source(t)) + λk ∈ upper_delay(t) (z de�ni
ji expired, str. 29). Je»eli tranzy
ja
t jest mo»liwa do wykonania, to source(t) = qki , gdzie i jest numerem pro
esu, doktórego nale»y tranzy
ja t. Zatem dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T mo»liwej do wykona-nia µk(qki ) + λk ∈ upper_delay(t). Z zaªo»enia induk
yjnego τk(xi1) = µk(qki ). Zde�ni
ji funk
ji upper_constr otrzymujemy, »e dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T mo»liwejdo wykonania τk(xi1) + λk |= upper_constr(t). A wi�
 τk + λk |= I(lk), 
o nale»aªowykaza¢.Poka»emy jesz
ze, »e stan spk + λk = (qk1 , . . . , q

k
n, v

k, µk + λk) jest w rela
ji ∼=pa zestanem sa + λk = (lk, τk + λk). Prawdziwo±¢ warunku 1 def. 4.2 wynika wprost zprawdziwo±
i tego warunku dla spk i sak. Podobnie dla warunku 2 dla 1 ≤ i ≤ n,korzystaj¡
 z tego, »e τk(xi1) = µk(qi), otrzymujemy τk(xi1) + λk = µk(qi) + λk.Warunek 3 jest speªniony w sposób o
zywisty, poniewa» jak pokazali±my w
ze±niej»adna tranzy
ja pilna nie jest mo»liwa do wykonania w stanie sp, a wi�
 tak»e wstanie spk + λk. Zatem spk + λk ∼=pa s
a
k + λk, 
o ko«
zy dowód tego przypadku.(⇐) Rozwa»my dwa przypadki.1. λk ∈ Σ, 
zyli przej±
ie odpowiada wykonaniu tranzy
ji ak
yjnej przez automat 
za-sowy TA. Poka»emy, »e w programie P istnieje stan spk+1 i zbiór (by¢ mo»e jedno-elementowy) tranzy
ji T ′ = {ti | i ∈ Γ(λk)} ⊆ T gotowy
h do wykonania w stanie spktaki
h, »e po i
h wykonaniu sak λk→ sak+1 oraz spk+1

∼=pa s
a
k+1.Nie
h e = lk

λk,ψ,Y−→ lk+1 b�dzie tranzy
j¡ wykonywan¡ przez automat TA. Z def.4.1 istnieje zbiór tranzy
ji T ′ = {ti | i ∈ Γ(λk)} ⊆ T taki, »e dla ka»dej tranzy
ji
ti ∈ T ′ za
hodzi: enabledi(ti, lk), label(ti) = λk i target(ti) = qk+1

i oraz qk+1
j = qkjdla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λk), vk+1 = J (vk, 〈action(ti)〉ti∈T ′), ψ =

∧

ti∈T ′ constraint(ti)i Y =
⋃

i∈Γ(λk){x
i
1} ∪ {c(t) | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧ enabled(t, lk+1)}.Poka»emy, »e ka»da tranzy
ja ti ∈ T ′ jest gotowa do wykonania w stanie spk. Ponie-wa» z zaªo»enia induk
yjnego lk = (qk1 , . . . , q

k
n, v

k), wi�
 enabledi(ti, lk) jest równo-wa»ne enabledi(ti, spk). Wystar
zy zatem pokaza¢, »e dla i ∈ Γ(λk) µ
k(source(ti)) ∈

delay(ti). Skoro tranzy
ja e mo»e by¢ wykonana ze stanu sak, wi�
 τk |= ψ, a wi�
dla ti ∈ T ′ za
hodzi τk |= constraint(ti). Zauwa»my tak»e, »e skoro ti jest mo»liwado wykonania w stanie spk, to source(ti) = qki . Z zaªo»enia induk
yjnego wiemy, »e
τk(xi1) = µk(qki ) dla 1 ≤ i ≤ n. Korzystaj¡
 z de�ni
ji funk
ji constraint i c otrzymu-jemy, »e dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′, która nie jest pilna µk(source(ti)) = µk(qki ) ∈
delay(ti). Natomiast dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′, która jest pilna delay(ti) = [0,∞).Zatem dla ka»dej tranzy
ji ti ∈ T ′ za
hodzi µk(source(ti)) ∈ delay(ti).Dowód tego, »e spk+1

∼=pa s
a
k+1 jest analogi
zny do dowodu tego faktu w 
z�±
i (⇒).2. λk ∈ IR+, 
o ozna
za, »e przej±
ie reprezentuje upªyw 
zasu. Podobnie jak poprzedniopoka»emy, »e w programie P jest mo»liwe przej±
ie 
zasowe o dªugo±
i λk i »e spk +

λk ∼=pa s
a
k + λk. 46



Przypadek λk = 0 jest o
zywisty (system zawsze mo»e wykona¢ tak¡ tranzy
j� i po jejwykonaniu stan systemu nie zmienia si�). B�d¡
 w stanie spk automat mo»e wykona¢przej±
ie 
zasowe λk > 0, je»eli dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T za
hodzi ¬enabled(t, spk) ∨
(¬urgent(t) ∧ ¬expired(t, spk + λk)).Skoro w automa
ie TA mo»e upªyn¡¢ λk jednostek 
zasu, to τk + λk |= I(lk) =
∧

{t∈T | enabled(t,lk)} upper_constr(t), 
zyli dla ka»dej tranzy
ji t mo»liwej do wyko-nania w stanie spk za
hodzi τk + λk |= upper_constr(t). Przypu±¢my, »e istniejetranzy
ja t ∈ T , która jest pilna i jest mo»liwa do wykonania. Je»eli t jest tranzy
j¡piln¡, to upper_constr(t) = (c(t) ≤ 0). Dla λk > 0 otrzymujemy, »e nieprawda, »e
τk + λk |= (c(t) ≤ 0), 
o jest sprze
zne z zaªo»eniem. Zatem »adna pilna nie jestmo»liwa do wykonania w stanie spk.Z zaªo»enia induk
yjnego τk(xi1) = µk(qki ) dla 1 ≤ i ≤ n. Dla ka»dej tranzy
ji
t ∈ T mo»liwej do wykonania, skoro τk +λk |= upper_constr(t), to z de�ni
ji funk
ji
upper_constr i c otrzymujemy µk(qki ) + λk ∈ upper_delay(t), 
zyli nieprawda, »e
expired(t, spk + λk).A wi�
 dla ka»dej tranzy
ji t ∈ T mo»liwej do wykonania w spk za
hodzi: nieprawda,»e urgent(t) i nieprawda, »e expired(t, spk + λk), 
o nale»aªo pokaza¢.Dowodzimy, »e spk + λk ∼=pa s

a
k + λk w taki sam sposób jak w 
z�±
i (⇒).

⊓⊔Fakt 4.4 s0p
∼=pa s

0
a.Dowód:Nale»y pokaza¢, »e dla s0a = (q01 , . . . , q

0
n, v

0, τ0), gdzie τ0(x) = 0 dla ka»dego x ∈ X i dla
s0p = (q01 , . . . , q

0
n, v

0, µ0), gdzie µ0(q) = 0 dla ka»dego stanu q ∈ Q, za
hodzi s0p ∼=pa s
0
a.�atwo wida¢, »e warunek 1 def. ∼=pa jest speªniony. Warunek 2 równie» jest speªniony,poniewa» τ0(xi1) = 0 = µ0(qi) dla 1 ≤ i ≤ n. Prawdziwo±¢ warunku 3 wynika z tego, »e

τ0(c(t)) = 0 dla ka»dego t ∈ T . ⊓⊔Nie
h funk
ja Vp : Sp → 2PV b�dzie funk
j¡ warto±
iuj¡
¡ dla systemu tranzy
yjnegoprogramu P i nie
h Va : Sa → 2PV b�dzie funk
j¡ warto±
iuj¡
¡ dla systemu tranzy
yjnegoautomatu TA.Fakt 4.5 Je»eli sp ∼=pa s
a, to Vp(sp) = Va(sa).Dowód:Wynika wprost z punktu 1 def. 4.2. ⊓⊔Konsekwen
j¡ lematu 4.3 oraz faktów 4.4 i 4.5 jest nast�puj¡
y fakt.Fakt 4.6 Modele Ma = (TSa,Va) i Mp = (TSp,Vp) s¡ w rela
ji silnej bisymula
ji.Przedstawimy teraz gªówne twierdzenie tej 
z�±
i pra
y mówi¡
e o tym, »e dana wªasno±¢wyra»ona jako formuªa logiki CTL∗ jest prawdziwa dla programu w j�zyku bazowym wtedyi tylko wtedy, gdy jest prawdziwa dla automatu globalnego zbudowanego dla tego programu.47



Twierdzenie 4.7 Dla ka»dej formuªy ϕ logiki CTL∗

Mp, s
0
p |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy Ma, s

0
a |= ϕ.Zauwa»my, »e nie mo»emy skorzysta¢ z faktu 4.6 i twierdzenia 2.7, które mówi, »e je»elidwa modele s¡ w rela
ji silnej bisymula
ji, to speªniaj¡ te same formuªy CTL∗, poniewa»twierdzenie 2.7 doty
zy sko«
zony
h modeli, a w naszym przypadku s¡ one niesko«
zone.Dlatego dowiedziemy prawdziwo±
i twierdzenia 4.7 stosuj¡
 standardowy dowód induk
yjnypo dªugo±
i formuªy.Lemat 4.8 Nie
h ϕ b�dzie dowoln¡ formuª¡ logiki CTL∗, stanow¡ lub ±
ie»kow¡. Nie
h σpb�dzie ±
ie»k¡ ze stanu sp w Mp i nie
h σa b�dzie odpowiadaj¡
¡ jej ±
ie»k¡ ze stanu sa w

Ma. Za
hodz¡ wtedy nast�puj¡
e warunki:1. sp |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy sa |= ϕ, gdzie ϕ jest formuª¡ stanow¡ i2. σp |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy σa |= ϕ, gdzie ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡.Dowód:Dowód przeprowadzimy przez induk
j� po dªugo±
i formuªy ϕ.Podstawa. ϕ = p, gdzie p ∈ PV . Z def. 2.5 sp |= p wtedy i tylko wtedy, gdy p ∈ Vp(sp).Z faktu 4.5 Vp(sp) = Va(sa), a wi�
 p ∈ Vp(sp) ⇔ p ∈ Va(sa). Korzystaj¡
 ponownie z def.2.5 otrzymujemy sp |= p⇔ sa |= p.Krok induk
yjny. Rozwa»my nast�puj¡
e przypadki:1. ϕ = ¬ψ, gdzie ϕ i ψ s¡ formuªami stanowymi. Z def. 2.5 dla operatora nega
ji, sp |= ϕwtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, »e sp |= ψ. Z zaªo»enia induk
yjnego wiemy, »e
sp |= ψ ⇔ sa |= ψ. Zatem nieprawda, »e sp |= ψ jest równowa»ne nieprawda, »e
sa |= ψ, a wi�
 sp |= ¬ψ ⇔ sa |= ¬ψ.Takie samo rozumowanie mo»emy przeprowadzi¢, gdy ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡.2. ϕ = ψ1 ∧ ψ2, gdzie ϕ, ψ1 i ψ2 s¡ formuªami stanowymi. Z def. 2.5 dla operatorakoniunk
ji, sp |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy sp |= ψ1 i sp |= ψ2. Z zaªo»eniainduk
yjnego sp |= ψ1 ⇔ sa |= ψ1 i sp |= ψ2 ⇔ sa |= ψ2. Zatem sp |= ψ1 ∧ sp |= ψ2 ⇔
sa |= ψ1 ∧ sa |= ψ2, a wi�
 sp |= ψ1 ∧ ψ2 ⇔ sa |= ψ1 ∧ ψ2.Takie samo rozumowanie mo»emy przeprowadzi¢, gdy ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡.3. Dla ϕ =Aψ, gdzie ϕ jest formuª¡ stanow¡, a ψ jest formuª¡ ±
ie»kow¡, dowód prze-prowadzimy nie wprost.Przypu±¢my, »e sp |= ϕ i nieprawda, »e sa |= ϕ. Zatem z def. 2.5 dla operatoraA otrzymujemy, »e istnieje ±
ie»ka σa ze stanu sa taka, »e nieprawda, »e σa |= ψ.Z lematu 4.3 istnieje ±
ie»ka σp ze stanu sp odpowiadaj¡
a ±
ie»
e σa. Z zaªo»eniainduk
yjnego otrzymujemy nieprawda, »e σp |= ψ, 
zyli ze stanu sp istnieje ±
ie»ka σptaka, »e nieprawda, »e σp |= ψ, a wi�
 nieprawda, »e sp |=Aψ. Sprze
zno±¢.48



Przypu±¢my z kolei, »e sa |= ϕ i nieprawda, »e sp |= ϕ. Zatem istnieje ±
ie»ka σp zestanu sp taka, »e nieprawda, »e σp |= ψ. Z lematu 4.3 istnieje ±
ie»ka σa ze stanu
sa odpowiadaj¡
a ±
ie»
e σp. Z zaªo»enia induk
yjnego otrzymujemy nieprawda, »e
σa |= ψ, 
zyli ze stanu sa istnieje ±
ie»ka σa taka, »e nieprawda, »e σa |= ψ, a wi�
nieprawda, »e sa |=Aψ. Sprze
zno±¢.Pokazali±my, »e sp |=Aψ ⇔ sa |=Aψ.4. Nie
h ϕ = ψ, gdzie ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡, a ψ jest formuª¡ stanow¡. W takimprzypadku, z def. 2.5 σp |= ϕ⇔ sp |= ψ. Z zaªo»enia induk
yjnego sp |= ψ ⇔ sa |= ψ,a wi�
 σp |= ϕ⇔ σa |= ϕ.5. ϕ =Xψ, gdzie ϕ i ψ s¡ formuªami ±
ie»kowymi. Z def. 2.5 dla operatora X mamy
σp |=Xψ ⇔ σp1 |= ψ. �
ie»ki σp i σa odpowiadaj¡ sobie, a wi�
 odpowiadaj¡ so-bie równie» ±
ie»ki σp1 i σa1 . Z zaªo»enia induk
yjnego σp1 |= ψ ⇔ σa1 |= ψ, a wi�

σp |=Xψ ⇔ σa |=Xψ.6. ϕ =U(ψ1, ψ2) , gdzie ϕ, ψ1 i ψ2 s¡ formuªami ±
ie»kowymi. Z def. 2.5 dla operatora
U mamy σp |=U(ψ1, ψ2) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje k ≥ 0 takie, »e σpk |= ψ2i dla 0 ≤ j < k za
hodzi σpj |= ψ1. Skoro ±
ie»ki σp i σa odpowiadaj¡ sobie, toodpowiadaj¡ sobie równie» ±
ie»ki σpj i σaj dla j ∈ IN. Zatem z zaªo»enia induk
yjnego
σpk |= ψ2 ⇔ σak |= ψ2 i σpj |= ψ1 ⇔ σaj |= ψ1 dla 0 ≤ j < k, a wi�
 σp |=U(ψ1, ψ2) ⇔
σa |=U(ψ1, ψ2).

⊓⊔Dowód twierdzenia 4.7Wynika z faktu 4.4 oraz lematów 4.3 i 4.8. ⊓⊔4.3 Zbiór automatów 
zasowy
hNiektóre metody i narz�dzia wery�ka
ji modelowej dziaªaj¡ du»o efektywniej, je»eli zamiastjednego (naj
z�±
iej du»ego) automatu dostan¡ na wej±
iu zbiór mniejszy
h automatówopisuj¡
y
h posz
zególne skªadowe systemu, mimo »e w 
zasie wery�ka
ji analizowane s¡przebiegi produktu automatów skªadowy
h. Dlatego przedstawimy teraz sposób generowa-nia zbioru automatów 
zasowy
h dla programu w j�zyku bazowym. Ten zbiór b�dzie si�skªadaª z automatów odpowiadaj¡
y
h posz
zególnym pro
esom oraz niektórym zmiennymglobalnym i buforom.Sposób konstruk
ji zbioru automatów 
zasowy
h przedstawiony w tym rozdziale nie jesto
zywi±
ie jedyny. Przyj�li±my zasad�, aby jak najwi�
ej niezale»ny
h skªadowy
h systemu5(pro
esów, zmienny
h i buforów) byªo reprezentowany
h przez osobne automaty, dzi�ki
zemu uzyskujemy automaty o mniejszy
h rozmiara
h. Jedynym wyj¡tkiem s¡ zmienne lo-kalne pro
esu (
zyli takie, które nie s¡ de�niowane ani u»ywane przez inne pro
esy), którerazem ze stanem kontrolnym wyzna
zaj¡ loka
je automatu dla tego pro
esu. Inna mo»li-wo±¢ to konstruk
ja osobny
h automatów równie» dla niezale»ny
h zmienny
h lokalny
h, wwyniku której otrzymamy zbiór o wi�kszej li
zbie (mniejszy
h) automatów. Mo»na budo-wa¢ automaty dla ró»ny
h podzbiorów skªadowy
h programu (w wyniku otrzymamy mniej5Poj�
ie niezale»ny
h skªadowy
h wyja±niamy w punk
ie 4.3.2.49



automatów, bardziej zªo»ony
h). Przyj�ty w tej rozprawie sposób konstruk
ji wydaje si�najbardziej intui
yjny, poniewa» automaty dla pro
esów grupuj¡ wszystkie elementy zwi¡-zane z tymi pro
esami, a pozostaªe, niezale»ne skªadowe s¡ reprezentowane przez osobneautomaty.Przypomnijmy, »e je»eli tranzy
ja, która ma górne ograni
zenie 
zasowe, jest mo»liwa dowykonania, to mo»e zosta¢ wykonana jedynie zanim upªynie 
zas okre±lony przez to ograni-
zenie. W automata
h 
zasowy
h jedynym sposobem na wymuszenie wykonania tranzy
jiw okre±lonym 
zasie jest zde�niowanie odpowiedniego niezmiennika w loka
ji ¹ródªowej tejtranzy
ji. Zauwa»my jednak, »e aby wiedzie¢ 
zy tranzy
ja jest mo»liwa do wykonaniamusimy zna¢ warto±
i wszystki
h zmienny
h i buforów wyst�puj¡
y
h w dozorze tranzy-
ji. St¡d nasuwa si� wniosek, »e zmienne globane i bufory, od który
h zale»y umo»liwienietranzy
ji z górnym ograni
zeniem 
zasowym, musz¡ okre±la¢ loka
j� automatu 
zasowegodla pro
esu, do którego nale»y ta tranzy
ja. Loka
ja automatu 
zasowego odpowiadaj¡
egopro
esowi Pi powinna by¢ zatem okre±lona przez stan kontrolny pro
esu, warto±
iowaniezmienny
h lokalny
h dla tego pro
esu oraz warto±
iowanie ty
h zmienny
h globalny
h i bu-forów, od który
h zale»y posta¢ niezmiennika tej loka
ji, 
zyli taki
h, które wyst�puj¡ wdozora
h tranzy
ji z górnym ograni
zeniem 
zasowym wy
hodz¡
y
h z tej loka
ji.4.3.1 Ograni
zeniaPodamy de�ni
j� zbioru automatów 
zasowy
h dla programu w j�zyku bazowym, w którym:1. tranzy
je syn
hroni
zne nie s¡ pilne oraz2. je»eli dwie tranzy
je o taki
h samy
h etykieta
h syn
hronizuj¡
y
h (
zyli taki
h, którewyst�puj¡ w wi�
ej ni» jednym pro
esie) maj¡ wspólny stan ¹ródªowy, to i
h stanydo
elowe s¡ ró»ne.Powód pierwszego ograni
zenia jest nast�puj¡
y. Jak ju» wspomniano, aby wyrazi¢, »etranzy
ja ma by¢ wykonana naty
hmiast, gdy tylko jest mo»liwa do wykonania, musimyokre±li¢ odpowiedni niezmiennik dla loka
ji ¹ródªowej tej tranzy
ji w automa
ie skªado-wym reprezentuj¡
ym pro
es. Pilna tranzy
ja syn
hroni
zna o etykie
ie γ jest mo»liwa dowykonania, gdy dla ka»dego pro
esu o numerze ze zbioru Γ(γ) istnieje tranzy
ja mo»liwado wykonanania o etykie
ie γ. Dla pojedyn
zego pro
esu nie mo»emy wi�
 jednozna
zniestwierdzi¢, 
zy dla danej loka
ji automatu tego pro
esu powinien by¢ niezmiennik zabrania-j¡
y upªywu 
zasu (powinien by¢ w przypadku, gdy mo»na wykona¢ tranzy
j� piln¡, a niepowinno go by¢, gdy nie mo»na jej wykona¢). Rozwi¡zaniem tego problemu jest konstruk-
ja zbioru automatów reprezentuj¡
y
h zbiory pro
esów (zamiast pojedy«
zy
h pro
esów),gdzie pro
esy nale»¡
e do ró»ny
h zbiorów nie maj¡ wspólny
h (syn
hroni
zny
h) etykiettranzy
ji pilny
h, ale nie b�dziemy tutaj omawia¢ tej konstruk
ji.Drugie ograni
zenie ma na 
elu uªatwienie konstruowania zbioru automatów. Dzi�kiniemu zbiór tranzy
ji mo»liwy
h do wykonania z danego stanu dla zbioru automatów b�-dzie jednozna
znie okre±lony dla ka»dej etykiety. Zauwa»my, »e je»eli jaki± program niespeªnia tego warunku, 
zyli mi�dzy par¡ stanów pewnego pro
esu istniej¡ dwie tranzy
jesyn
hroni
zne o tej samej etykie
ie γ, to mo»emy przeksztaª
i¢ program nie zmieniaj¡
 jegodziaªania, w ten sposób, »e zast¡pimy jedn¡ z etykiet γ inn¡, nieu»ywan¡ etykiet¡ γ′, wpro
esie dla którego warunek nie jest speªniony oraz w ka»dym z pozostaªy
h pro
esów o50



numera
h ze zbioru Γ(γ) dodamy now¡ tranzy
j� o etykie
ie γ′, której pozostaªe atrybutys¡ takie same jak tranzy
ji o etykie
ie γ w tym pro
esie. Post�powanie to powtarzamy domomentu, gdy dla ka»dej pary tranzy
ji warunek b�dzie speªniony.4.3.2 Niezale»ne zmienne globalne i buforyDla pro
esu Pi nie
h V ′
i b�dzie zbiorem zmienny
h lokalny
h i taki
h zmienny
h globalny
hi buforów, od który
h zale»y posta¢ niezmienników, 
zyli taki
h, które wyst�puj¡ w dozo-ra
h tranzy
ji z górnym ograni
zeniem 
zasowym. Przyjmujemy, »e tranzy
ja z górnymograni
zeniem 
zasowym to tranzy
ja pilna lub tranzy
ja, dla której górne ograni
zenie na
zas wykonania jest ró»ne od ∞. Dla tranzy
ji t ∈ T z górnym ograni
zeniem 
zasowym

upper_constr(t) 6= true.
V ′
i = Vi ∪ {y ∈ VG ∪B | ∃t∈Ti

y ∈ vars(guard(t)) ∧ upper_constr(t) 6= true }Zbiór niezale»ny
h zmienny
h globalny
h V ′
G i zbiór niezale»ny
h buforów B′ de�niujemyjak nast�puje:

V ′
G = V \ (

n
⋃

i=1

V ′
i ), B′ = B \ (

n
⋃

i=1

V ′
i ).4.3.3 Etykiety w automata
h skªadowy
hDla programu P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q

0
i ,Γi, Ti), konstruujemyzbiór m automatów 
zasowy
h TAi, gdzie m = n+ |V ′

G| + |B′|. Przyjmijmy, »e niezale»nezmienne globalne i bufory s¡ w jednozna
zny sposób ponumerowane od n+ 1 do m. Przez
yi b�dziemy ozna
za¢ zmienn¡ lub bufor y wraz z jego numerem porz¡dkowym. Natomiastprzez v|Y , gdzie Y ⊆ V ∪B, ozna
zamy warto±
iowanie zmienny
h i buforów v : V ∪B → Ωob
i�te do zbioru Y .Nie
h l1 = (q1, . . . , qn, v1), l′1 = (q′1, . . . , q

′
n, v

′
1), l2 = (r1, . . . , rn, v2) i l′2 = (r′1, . . . , r

′
n, v

′
2),b�d¡ kon�gura
jami programu, gdzie qi, ri, q′i, r′i ∈ Qi dla 1 ≤ i ≤ n oraz v1, v′1 , v2,

v′2 ∈ ΩV ∪B. Nie
h równie» γ_k ozna
za napis zªo»ony z etykiety γ ∈ Γ, podkre±leniai li
zby k ∈ IN. Przez Γ ozna
zmy zbiór {γ_k | γ ∈ Γ ∧ k ∈ IN}.Nie
h label : Γ × L × L → Γ ∪ Γ b�dzie funk
j¡, która konstruuje etykiet� tranzy-
ji w automa
ie 
zasowym dla danej etykiety i kon�gura
ji programu, w taki sposób, »e
label(γ1, l1, l

′
1) = label(γ2, l2, l

′
2) wtedy i tylko wtedy gdy:

• γ1 = γ2,
• q′j = r′j i v′1|V ′

j
= v′2|V ′

j
dla 1 ≤ j ≤ n,

• v1(yj) = v2(yj) i v′1(yj) = v′2(yj) dla n < j ≤ m.Zauwa»my, »e funk
ja label mo»e dla ka»dej pary kon�gura
ji l i l′ przekazywa¢ inn¡etykiet�. Jest to jednak rozwi¡zanie nieefektywne, poniewa» w automata
h skªadowy
hwygenerowany
h w ten sposób powstaªoby wiele tranzy
ji ró»ni¡
y
h si� tylko etykiet¡, aª¡
zna li
zba tranzy
ji w automata
h skªadowy
h byªaby 
o najmniej równa li
zbie tranzy
ji51



w automa
ie globalnym. W naszej implementa
ji pami�tamy jakie etykiety przydzielili±myposz
zególnym trójkom (zªo»onym z etykiety programu i kon�gura
ji przed i po wykonaniutranzy
ji). Tranzy
ji automatu skªadowego przydzielamy etykiet� �najmniejsz¡ z mo»li-wy
h� (bez przyrostka lub o najmniejszym przyrostku k), która speªnia powy»sze warunki.4.3.4 Automaty skªadowe dla pro
esówLoka
ja automatu dla pro
esu jest wyzna
zona przez stan kontrolny w jakim znajdujesi� pro
es oraz warto±
iowanie zmienny
h ze zbioru V ′
i , 
zyli zbioru zmienny
h lokalny
htego pro
esu oraz zmienny
h globalny
h i buforów, od który
h zale»y posta¢ niezmienników.Intui
yjnie, automat 
zasowy dla pro
esu Pi wykonuje tranzy
j� wtedy, gdy odpowiadaj¡
ymu pro
es Pi wykonuje tranzy
j�, a tak»e wtedy, gdy inny pro
es j 6= i zmienia warto±¢zmiennej nale»¡
ej do zbioru V ′

i (jest to tranzy
ja wykonywana syn
hroni
znie z automatemdla pro
esu Pj).De�ni
ja 4.9 Automat 
zasowy TAi = (Σi, Li, l
0
i , Xi, Ei, Ii) odpowiadaj¡
y pro
esowi Pi =

(idi, Qi, q
0
i ,Γi, Ti) dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n de�niujemy nast�puj¡
o:

• Li = Qi × ΩV
′

i ,
• l0i = (q0i , v

0
i ) ∈ Li, gdzie v0

i = v0|V ′

i
,

• Xi = {xi1, . . . , x
i
k}, gdzie k = nut(Pi) + 1,

• E ⊆ Li × Σi × Ψ(Xi) × 2Xi × Li jest rela
j¡ przej±
ia zde�niowan¡ dla li = (qi, vi)i l′i = (q′i, v
′
i) w nast�puj¡
y sposób:

li
σ,ψ,Y
−→ l′i ∈ Ei wtedy i tylko wtedy, gdy istniej¡: etykieta γ ∈ Γ, kon�gura
je programu

l = (q1, . . . , qn, v) i l′ = (q′1, . . . , q
′
n, v

′) oraz zbiór tranzy
ji T ′ = {tj | j ∈ Γ(γ)} ⊆ Ttakie, »e:� i ∈ Γ(γ) lub v|V ′

i
6= v′|V ′

i
,� enabledj(tj , l), label(tj) = γ i target(tj) = q′j dla ka»dej tranzy
ji tj ∈ T ′,� q′k = qk dla k ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ),� v′ = J (v, 〈action(tj)〉tj∈T ′) oraz vi = v|V ′

i
i v′i = v′|V ′

i
,� σ = label(γ, l, l′),� ψ = constraint(ti), je»eli i ∈ Γ(γ), w prze
iwnym przypadku ψ = true.� Y = Y ′ ∪ {xi1}, je»eli i ∈ Γ(γ), w prze
iwnym przypadku Y = Y ′, gdzie Y ′ =

{c(t) ∈ Xi | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, l) ∧ enabled(t, l′)},
• Σi = {σ ∈ Γ ∪ Γ | ∃li,l′i∈Li,ψ∈Ψ(Xi),Y⊆Xi

li
σ,ψ,Y
−→ l′i ∈ Ei} jest zbiorem etykiet,

• Ii : Li −→ Ψ(Xi) jest zde�niowane dla li = (qi, vi) jak nast�puje:
Ii(li) =

∧

{t∈out(qi) | upper_constr(t) 6=true} inv(t, vi)52



gdzie inv(t, vi) jest zde�niowane dla t ∈ Ti i vi ∈ ΩV
′

i w ten sposób, »e je»eli
B(guard(t), vi) = tt, to inv(t, vi) = upper_constr(t), a w prze
iwnym przypadku
inv(t, vi) = true.Je»eli tranzy
ja ei w automa
ie TAi dla pro
esu Pi odpowiada pewnej tranzy
ji ti o etykie-
ie γ wykonywanej przez pro
es Pi dla i ∈ Γ(γ), to warunek umo»liwienia tej tranzy
ji jestbudowany na podstawie dozwolonego opó¹nienia i atrybutu pilno±
i tranzy
ji ti z pomo
¡funk
ji constraint(ti). W prze
iwnym przypadku, 
zyli wtedy, gdy tranzy
ja ei nie odpo-wiada »adnej tranzy
ji pro
esu Pi, ale inny pro
es zmienia warto±
i zmienny
h lub buforówze zbioru V ′

i , warunek umo»liwienia tranzy
ji ei jest równy true.Ka»da tranzy
ja ei w automa
ie TAi zeruje zegary odpowiadaj¡
e tranzy
jom pilnym,które nie s¡ mo»liwe do wykonania w kon�gura
ji okre±lonej przez loka
j� ¹ródªow¡ tranzy-
ji ei i s¡ mo»liwe do wykonania w kon�gura
ji okre±lonej przez loka
j� do
elow¡ tranzy
ji
ei. Je»eli tranzy
ja ei odpowiada pewnej tranzy
ji ti wykonywanej przez pro
es Pi, to do-datkowo jest zerowany równie» zegar xi1, którego warto±¢ okre±la 
zas przebywania pro
esuw bie»¡
ym stanie kontrolnym.Powy»sza konstruk
ja niezmiennika dla loka
ji li ∈ Li wymusza wykonanie tranzy
ji od-powiadaj¡
y
h tranzy
jom pro
esu, które s¡ mo»liwe do wykonania, zgodnie z dopusz
zal-nym opó¹nieniem i atrybutem pilno±
i danej tranzy
ji. Zauwa»my, »e V ′

i zawiera wszystkiezmienne globalne i bufory z dozoru guard(ti) dla tranzy
ji ti ∈ Ti z górnym ograni
zeniem
zasowym, 
zyli taki
h, dla który
h upper_constr(ti) 6= true. Zatem B(guard(t), vi) jestokre±lone dla vi, a 
o za tym idzie niezmiennik I(li) jest dobrze zde�niowany.4.3.5 Automaty skªadowe dla zmienny
h globalny
h i buforówLoka
ja automatu odpowiadaj¡
ego niezale»nej zmiennej globalnej lub niezale»nemu bufo-rowi jest wyzna
zona przez warto±¢ tej zmiennej lub zawarto±¢ bufora. Zbiór tranzy
ji wautoma
ie skªada si� wyª¡
znie z tranzy
ji syn
hroni
zny
h wykonywany
h wspólnie z 
onajmniej jednym automatem odpowiadaj¡
ym pro
esowi. Intui
yjnie, automat dla zmien-nej lub bufora wykonuje przej±
ie wtedy, gdy jaki± pro
es zmienia warto±¢ odpowiadaj¡
ejmu zmiennej lub bufora, a tak»e wtedy, gdy dana zmienna lub bufor w
hodzi w skªad do-zoru wykonywanej tranzy
ji (tranzy
ja jest mo»liwa do wykonania tylko dla odpowiedniegowarto±
iowania zmienny
h i buforów).De�ni
ja 4.10 Automat 
zasowy TAi = (Σi, Li, l
0
i , Xi, Ei, Ii) odpowiadaj¡
y zmiennej lubbuforowi yi ∈ V ′

G ∪B′ de�niujemy nast�puj¡
o:
• Li = ZZ dla yi ∈ V ′

G i Li = ZZ
∗ dla yi ∈ B′,

• l0i = v0
i ∈ Li, gdzie v0

i = v0(yi),
• Xi = ∅,
• Ei ⊆ Li × Σi × {true} × {∅} × Li jest rela
j¡ przej±
ia zde�niowan¡ nast�puj¡
o dla
li = vi i l′i = v′i:
li
σ,ψ,Y
−→ l′i ∈ Ei, wtedy i tylko wtedy, gdy istniej¡: etykieta γ ∈ Γ, kon�gura
je l =

(q1, . . . , qn, v) i l′ = (q′1, . . . , q
′
n, v

′) oraz zbiór tranzy
ji T ′ = {tj | j ∈ Γ(γ)} ⊆ Ttakie, »e: 53



� vi 6= v′i lub yi ∈ vars(guard(tj)) dla pewnej tranzy
ji tj ∈ T ′,� enabledj(tj , l), label(tj) = γ i target(tj) = q′j dla ka»dej tranzy
ji tj ∈ T ′,� q′k = qk dla k ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ),� v′ = J (v, 〈action(tj)〉tj∈T ′) oraz vi = v(yi) i v′i = v′(yi),� σ = label(γ, l, l′),� ψ = true,� Y = ∅,
• Σi = {σ ∈ Γ ∪ Γ | ∃li,l′i∈Li,ψ∈Ψ(Xi),Y⊆Xi

li
σ,ψ,Y
−→ l′i ∈ Ei} jest zbiorem etykiet,

• Ii : Li −→ {true}.Zbiór atomatów 
zasowy
h dla programuEtykiety tranzy
ji skonstruowany
h dla danego zbioru T ′ tranzy
ji mo»liwy
h do wykonaniaw danej kon�gura
ji s¡ takie same dla wszystki
h automatów TAi wykonuj¡
y
h te tranzy-
je. Co wi�
ej, etykiety odpowiadaj¡
e ró»nym zbiorom tranzy
ji mo»liwy
h do wykonaniaw danej kon�gura
ji s¡ ró»ne, 
hyba »e kon�gura
je otrzymane po i
h wykonaniu s¡ takiesame, 
zyli wtedy, gdy i
h wykonania s¡ nierozró»nialne (pomijamy ten przypadek w dal-szy
h rozwa»ania
h). Istotnie, label(γ, l, l′1) = label(γ, l, l′2) tylko wtedy, gdy kon�gura
je l′1i l′2 s¡ takie same (odpowiednie stany kontrolne i warto±
iowania s¡ równe).Taka konstruk
ja zapewnia, »e po zªo»eniu automatów skªadowy
h, dziaªanie automatuproduktowego b�dzie odpowiada¢ dziaªaniu programu, 
o poka»emy formalnie w punk
ie4.3.8.De�ni
ja 4.11 Zbiór m automatów 
zasowy
h TAi, gdzie m = n + |V ′
G| + |B′|, odpowia-daj¡
y programowi P(V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}) skªada si� z n automatów odpowiadaj¡
y
hpro
esom programu i z |V ′

G| + |B′| automatów odpowiadaj¡
y
h posz
zególnym niezale»nymzmiennym globalnym i buforom.4.3.6 Funk
je warto±
iuj¡
e dla automatów skªadowy
hZbiór zmienny
h zdaniowy
h jakie mo»emy zde�niowa¢ dla programu, dla którego 
h
emyzbudowa¢ zbiór automatów, jest ograni
zony w stosunku do zbioru zmienny
h zdaniowy
hjakie mo»na zde�niowa¢ w przypadku konstruk
ji automatu globalnego. Nie mo»emy naprzykªad zde�niowa¢ zmiennej zdaniowej pa=b, gdzie a i b s¡ zmiennymi lokalnymi ró»ny
hpro
esów lub s¡ niezale»nymi zmiennymi globalnymi, poniewa» prawdziwo±¢ zdania a = bnie jest okre±lona dla »adnej loka
ji automatów 
zasowy
h ze zbioru, innymi sªowy nieistnieje automat, do którego loka
ji mogliby±my przypisa¢ takie zdanie. Zmienne zdaniowe,które mo»emy de�niowa¢ s¡ nast�puj¡
e:
• pe1 ∼ e2 , gdzie e1, e2 ∈ Exp(V ′

i ) dla 1 ≤ i ≤ n i ∼ jest operatorem rela
yjnym,
• pi.q, gdzie 1 ≤ i ≤ n i q ∈ Qi,
• py ∼ z , gdzie y ∈ V ′

G, z ∈ ZZ i ∼ jest operatorem rela
yjnym,54



• pempty(b), gdzie b ∈ B.Nie
h PV ′ ozna
za zbiór zmienny
h zdaniowy
h, które mo»emy de�niowa¢ dla programu,dla którego budujemy zbiór automatów 
zasowy
h. Rodzin� funk
ji warto±
iuj¡
y
h V ′
TAi

:

Li → 2PV
′ dla zbioru automatów TA1, . . . , TAm de�niujemy w nast�puj¡
y sposób. Nie
h

li = (qi, vi) dla 1 ≤ i ≤ n i li = vi dla n < i ≤ m.
• pe1 ∼ e2 ∈ V ′

TAi
(li), gdzie 1 ≤ i ≤ n i e1, e2 ∈ Exp(V ′

i ), wtedy i tylko wtedy, gdy
B(e1 ∼ e2, vi) = tt,

• pempty(b) ∈ V ′
TAi

(li), gdzie 1 ≤ i ≤ n i b ∈ V ′
i , wtedy i tylko wtedy, gdy B(empty(b), vi)

= tt,
• pi.q ∈ V ′

TAi
(li), gdzie 1 ≤ i ≤ n, wtedy i tylko wtedy, gdy qi = q,

• pyi ∼ z ∈ V ′
TAi

(li), gdzie TAi jest automatem dla yi ∈ V ′
G, wtedy i tylko wtedy, gdy

B(yi ∼ z, vi) = tt,
• pempty(bi) ∈ V ′

TAi
(li), gdzie TAi jest automatem dla bi ∈ B′, wtedy i tylko wtedy, gdy

B(empty(bi), vi) = tt.4.3.7 PrzykªadZbiór automatów 
zasowy
h dla przykªadu produ
enta i konsumenta (dla N = 1) pokazujerysunek 4.2. Podobnie jak poprzednio we wszystki
h automata
h przedstawiono tylko loka-
je osi¡galne z loka
ji po
z¡tkowy
h ty
h automatów. W skªad zbioru automatów w
hodz¡trzy automaty: automat odpowiadaj¡
y pro
esowi Produ
ent, automat dla pro
esu Kon-sument i automat dla bufora b. Zmienna p jest zmienn¡ lokaln¡ dla pro
esu Produ
ent,a zmienna c jest zmienn¡ lokaln¡ dla pro
esu Konsument. Natomiast zmienna count jestzmienn¡, od której zale»y posta¢ niezmienników loka
ji automatów zarówno dla pro
esuProdu
ent, jak i dla pro
esu Konsument, dlatego w
hodzi w skªad loka
ji automatów dlaobywu pro
esów.
p1 = (P1, p = 0, count = 0), c1 = (C1, c = 0, count = 0),
p2 = (P2, p = 0, count = 0), c2 = (C1, c = 0, count = 1),
p3 = (P1, p = 0, count = 1), c3 = (C2, c = 0, count = 0),
p4 = (P2, p = 0, count = 1), c4 = (C2, c = 0, count = 1),
b1 = (b = 〈〉),
b2 = (b = 〈0〉).Posz
zególnym loka
jom automatów przypisane s¡ nast�puj¡
e zmienne zdaniowe:

V ′
TA1

(p1) = {p1}, V ′
TA2

(c1) = {p1, p2},
V ′
TA1

(p2) = {p1}, V ′
TA2

(c2) = {p1, p2},
V ′
TA1

(p3) = {p1}, V ′
TA2

(c3) = {p1, p3},
V ′
TA1

(p4) = {p1}, V ′
TA2

(c4) = {p1, p3},
V ′
TA3

(b1) = ∅,
V ′
TA3

(b1) = ∅. 55
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Rysunek 4.2: Zbiór automatów 
zasowy
h dla przykªadu produ
enta i konsumentaAutomat dla pro
esu Produ
ent ma tranzy
je odpowiadaj¡
e tranzy
jom pro
esu (tranzy
jeo etykieta
h produce i send), ale tak»e tranzy
je, które zmieniaj¡ warto±¢ zmiennej count(receive). Podobnie dla pro
esu Konsument. W automa
ie dla bufora wyst�puj¡ jedynietranzy
je syn
hroni
ze o etykieta
h send i receive (wykonywane wspólnie z automatamidla pro
esów Produ
ent i Konsument). Przydziaª zegarów do posz
zególny
h pro
esówjest nast�puj¡
y: X1 = {x1
1, x

1
2} (dla automatu odpowiadaj¡
ego pro
esowi Produ
ent),

X2 = {x2
1, x

2
2} (dla automatu dla pro
esu Konsument) i X3 = ∅ (dla automatu dla bufora).Podobnie jak poprzednio warunki umo»liwienia tranzy
ji i niezmienniki loka
ji modeluj¡dozwolone opó¹nienia odpowiedni
h tranzy
ji posz
zególny
h pro
esów.Zauwa»my, »e po zªo»eniu automatów z rys. 4.2 zgodnie z de�ni
j¡ 2.4 otrzymamy auto-mat dokªadnie taki jak przedstawiono na rys. 4.1, gdzie loka
jom automatu produktowegoodpowiadaj¡ nast�puj¡
e trójki loka
ji automatów skªadowy
h:

l1 = (p1, c1, b1), l5 = (p1, c3, b1),
l2 = (p2, c1, b1), l6 = (p2, c3, b1),
l3 = (p3, c2, b2), l7 = (p3, c4, b2),
l4 = (p4, c2, b2), l8 = (p4, c4, b2).56



4.3.8 Poprawno±¢W tej 
z�±
i poka»emy, »e za
howanie automatu globalnego i produktu automatów skªado-wy
h, otrzymany
h dla tego samego programu, jest takie samo i przedstawimy tego konse-kwen
je.Nie
h P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q
0
i ,Γi, Ti) b�dzie progra-mem, w którym tranzy
je syn
hroni
zne nie s¡ pilne. Nie
h równie» TA1, . . . , TAm b�-dzie zbiorem m = n + |V ′

G| + |B′| automatów 
zasowy
h zbudowany
h dla programu Pi warto±
iowania po
z¡tkowego v0 : V ∪ B → Ω zgodnie z def. 4.11, a TA′ nie
h b�-dzie produktem automatów TA1, . . . , TAm i nie
h wresz
ie TA b�dzie globalnym automa-tem 
zasowym skonstruowanym dla programu P i warto±
iowania v0 zgodnie z def. 4.1.Przyjmijmy, »e TA = (Σ, L, l0, X,E, I), TAi = (Σi, Li, l
0
i , Xi, Ei, Ii) dla 1 ≤ i ≤ m oraz

TA′ = (Σ′, L′, l0
′
, X ′, E′, I ′). Zgodnie z de�ni
j¡ produktu automatów (def. 2.4) automat
zasowy TA′ de�niujemy w nast�puj¡
y sposób:

• Σ′ =
⋃m
i=1 Σi. Z def. 4.9 Σi ⊆ Γ ∪ Γ dla 1 ≤ i ≤ n, a zatem Σ′ ⊆ Γ ∪ Γ.

• L′ =
∏m
i=1 Li. Z def. 4.9 i 4.10 L′ =

∏n
i=1 Li ×

∏m
i=n+1 Li =

∏n
i=1(Qi × ΩV

′

i ) ×
∏m
i=n+1 Ω. Zauwa»my, »e ⋃n

i=1 V
′
i ∪

⋃m
i=n+1{yi} = V ∪B.

• l0
′
= (l01, . . . , l

0
m) = (q01 , v

0
1 , . . . , q

0
n, v

0
n, v

0
n+1, . . . , v

0
m),

• X ′ =
⋃n
i=1Xi ∪

⋃m
i=n+1 ∅ =

⋃n
i=1

⋃nut(Pi)+1
j=1 {xij} = X ,

• Nie
h l′1 = (q11 , v
1
1 , . . . , q

1
n, v

1
n, v

1
n+1, . . . , v

1
m) i l′2 = (q21 , v

2
1 , . . . , q

2
n, v

2
n, v

2
n+1, . . . , v

2
m).Tranzy
ja (l′1, σ

′,
∧

i∈Σ(σ) ψ
′
i,

⋃

i∈Σ(σ) Y
′
i , l

′
2) ∈ E′ wtedy i tylko wtedy, gdy

(l1i , σi, ψi, Yi, l
2
i ) ∈ Ei dla ka»dego i ∈ Σ(σ) oraz l1i = l2i dla i ∈ {1, . . . ,m} \ Σ(σ).

• I ′(l1, . . . , lm) =
∧m
i=1 Ii(li) =

∧n
i=1

∧

{t∈out(qi)|upper_constr(t) 6=true} inv(t, vi) ∧
∧m
i=n+1 true, gdzie inv(t, vi) = upper_constr(t), je»eli B(guard(t), vi) = tt, a w prze-
iwnym przypadku inv(t, vi) = true.Nie
h TSa = {Sa, s0a,Λa,−→a} b�dzie systemem tranzy
yjnym dla automatu TA, a

TS ′
a = {S′

a, s
0
a
′
,Λ′

a,−→
′
a} b�dzie systemem tranzy
yjnym dla automatu produktowego

TA′ = TA1 ‖ . . . ‖ TAm.Nie
h s = (q1, . . . , qn, v, τ) i s′ = (q′1, v
′
1, . . . , q

′
n, v

′
n, v

′
n+1, . . . , v

′
m, τ

′). Zauwa»my, »e
X ′ = X , gdzie X ′ jest zbiorem zegarów w automa
ie produktowym TA′, a X jest zbioremzegarów w automa
ie globalnym TA. Z tego wynika, »e funk
je warto±
iowania zegarów τi τ ′ maj¡ takie same dziedziny. Rozwa»my zatem nast�puj¡
¡ de�ni
j� równowa»no±
i nastana
h systemów TSa i TS′

a.De�ni
ja 4.12 Nie
h ∼=gp⊆ Sa×S′
a b�dzie rela
j¡ tak¡, »e dla stanów s = (q1, . . . , qn, v, τ)i s′ = (q′1, v

′
1, . . . , q

′
n, v

′
n, v

′
n+1, . . . , v

′
m, τ

′), za
hodzi s ∼=gp s
′ wtedy i tylko wtedy, gdy speª-nione s¡ trzy nast�puj¡
e warunki:1. qi = q′i dla 1 ≤ i ≤ n,2. v′i = v|V ′

i
dla 1 ≤ i ≤ n oraz v′i = v(yi) dla n < i ≤ m,57



3. τ = τ ′.Powiemy, »e dwie ±
ie»ki s0 λ0→ s1
λ1→ . . .

λj−1
→ sj i s′0 λ′

0→ s′1
λ′

1→ . . .
λ′

j−1
→ s′j odpowiadaj¡ sobie,je»eli dla ka»dego j ≥ 0, sj ∼=gp s

′
j . Zauwa»my, »e je»eli dwie ±
ie»ki odpowiadaj¡ sobie, toi
h odpowiednie pary su�ksów równie» sobie odpowiadaj¡.Lemat 4.13 Je»eli s ∼=gp s

′, to dla ka»dej ±
ie»ki ze stanu s istnieje odpowiadaj¡
a jej±
ie»ka ze stanu s′ i dla ka»dej ±
ie»ki ze stanu s′ istnieje odpowiadaj¡
a jej ±
ie»ka zestanu s.Dowód:W tym dowodzie równie» wykorzystamy konstruk
j� induk
yjn¡. Zaªó»my, »e dla pre�ksu
s0

λ0→ s1
λ1→ . . .

λk−1
→ sk mamy zbudowany pre�ks s′0 λ′

0→ s′1
λ′

1→ . . .
λ′

k−1
→ s′k taki, »e s0 = s,

s′0 = s′ i sj ∼=gp s
′
j dla ka»dego 0 ≤ j ≤ k. Poka»emy, »e:

• (⇒) dla przej±
ia sk λk→ sk+1 w TSa istnieje stan s′k+1 i przej±
ie s′k λ′

k→ s′k+1 w TS′
atakie, »e sk+1

∼=gp s
′
k+1,

• (⇐) dla przej±
ia s′k λ′

k→ s′k+1 w TS′
a istnieje stan sk+1 i przej±
ie sk λk→ sk+1 w TSatakie, »e sk+1

∼=gp s
′
k+1.Dla k ∈ IN nie
h sk = (lk, τk), gdzie lk = (qk1 , . . . , q

k
n, v

k) b�dzie stanem w Sa oraz s′ =

(lk
′
, τk

′
), gdzie lk′ = (lk1

′
, . . . , lkm

′
) i lki ′ = (qki

′
, vki

′
) dla 1 ≤ i ≤ n oraz lki ′ = vki

′ dla
n < i ≤ m, b�dzie stanem w S′

a.(⇒) Rozwa»my dwa przypadki.1. λk ∈ Σ, 
zyli przej±
ie odpowiada wykonaniu tranzy
ji ak
yjnej w automa
ie glo-balnym TA. Poka»emy, »e w automa
ie produktowym TA′ istnieje tranzy
ja e′ oetykie
ie λ′k, która mo»e by¢ wykonana ze stanu s′k i stan s′k+1 taki, »e s′k λ′

k→ s′k+1oraz sk+1
∼=gp s

′
k+1.W automa
ie produktowym istnieje tranzy
ja o etykie
ie λ′k wtedy i tylko wtedy, gdyistniej¡ tranzy
je o tej etykie
ie w automata
h skªadowy
h. Nale»y zatem pokaza¢,»e dla ka»dego i ∈ Σ(λ′k) istnieje tranzy
ja (lki

′
, λ′k, ψ

′
i, Y

′
i , l

k+1
i

′
) ∈ Ei.Nie
h e = lk

λk,ψ,Y−→ lk+1 b�dzie tranzy
j¡ wykonywan¡ przez automat TA. Z def.4.1 istnieje zbiór tranzy
ji T ′ = {ti | i ∈ Γ(λk)} ⊆ T taki, »e dla ka»dej tranzy
ji
ti ∈ T ′ za
hodzi enabledi(ti, lk), label(ti) = λk i target(ti) = qk+1

i oraz qk+1
j = qkjdla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λk), vk+1 = J (vk, 〈action(ti)〉ti∈T ′), ψ =

∧

ti∈T ′ constraint(ti)i Y =
⋃

i∈Γ(λk){x
i
1} ∪ {c(t) | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧ enabled(t, lk+1)}. Zzaªo»enia induk
yjnego sk ∼=gp s

′
k, a wi�
 qki = qki

′ dla 1 ≤ i ≤ n oraz vki ′ = vk|V ′

i
dla

1 ≤ i ≤ n i vki ′ = vk(yi) dla n < i ≤ m.Nie
h λ′k = label(λk, l
k, lk+1). Dla ka»dego 1 ≤ i ≤ m z de�ni
ji Σi mamy, »e λ′k ∈ Σi,je»eli w zbiorze Ei istnieje tranzy
ja o etykie
ie λ′k, 
zyli wtedy i tylko wtedy, gdy(a) i ∈ Γ(λk) lub (b) i ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λk) i vk|V ′

i
6= vk+1|V ′

i
lub (
) n < i ≤ mi (vk(yi) 6= vk+1(yi) lub yi ∈ vars(guard(t)) dla pewnej tranzy
ji t ∈ T ′). Rozwa»mywymienione przypadki. 58



(a) je»eli i ∈ Γ(λk), to z def. 4.9 istnieje loka
ja lk+1
i

′ i tranzy
ja lki
′ λ′

k,ψi,Yi

−→

lk+1
i

′
∈ Ei, gdzie lk+1

i

′
= (qk+1

i

′
, vk+1
i

′
), qk+1

i

′
= target(ti), vk+1

i

′
= vk+1|V ′

i
,

ψi = constraint(ti) i Yi = {xi1} ∪ {c(t) ∈ Xi | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧
enabled(t, lk+1)},(b) je»eli i ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λk) i vk|V ′

i
6= vk+1|V ′

i
, to z def. 4.9 istnieje loka
ja

lk+1
i

′ i tranzy
ja lki ′ λ′

k,ψi,Yi

−→ lk+1
i

′
∈ Ei, gdzie lk+1

i

′
= (qk+1

i

′
, vk+1
i

′
), qk+1

i

′
= qki

′,
vk+1
i

′
= vk+1|V ′

i
, ψi = true i Yi = {c(t) ∈ Xi | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧

enabled(t, lk+1)},(
) je»eli n < i ≤ m i (vk(yi) 6= vk+1(yi) lub yi ∈ vars(guard(t)) dla pewnejtranzy
ji t ∈ T ′), to z def. 4.10 istnieje loka
ja lk+1
i

′ i tranzy
ja lki
′ λ′

k,ψi,Yi

−→

lk+1
i

′
∈ Ei, gdzie lk+1

i

′
= vk+1

i

′, vk+1
i

′
= vk+1(yi), ψi = true i Yi = ∅.Zatem dla ka»dego i ∈ Σ(λ′k) w automa
ie TAi istnieje tranzy
ja o etykie
ie λ′k zloka
ji lki ′, a wi�
 w automa
ie produktowym istnieje tranzy
ja e′ o etykie
ie λ′k zloka
ji lk′.Poka»emy teraz, »e automat produktowy b�d¡
 w stanie s′k mo»e wykona¢ tranzy-
j� e′ = (lk

′
, λ′k, ψ

′, Y ′, lk+1′) , gdzie ψ′ =
∧

i∈Σ(λ′

k
) ψ

′
i =

∧

i∈Γ(λk) constraint(ti) ∧
∧

i∈Σ(λ′

k
)\Γ(λk) true =

∧

ti∈T ′ constraint(ti) = ψ i Y ′ =
⋃

i∈Σ(λ′

k
) Y

′
i =

⋃

i∈Γ(λk){x
i
1} ∪

⋃

i∈Σ(λ′

k
){c(t) ∈ Xi | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧ enabled(t, lk+1)} =

⋃

i∈Γ(λk){x
i
1} ∪ {c(t) ∈ X | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧ enabled(t, lk+1)} = Y .Nale»y zatem pokaza¢, »e τk ′ |= ψ′ i τk+1′ |= I ′(lk+1′), gdzie τk+1 ′ = τk

′
[Y ′ := 0].Automat globalny TA mo»e wykona¢ tranzy
j� e, wi�
 τk |= ψ, τk+1 |= I(lk+1), gdzie

τk+1 = τ [Y := 0] i I(lk+1) =
∧

{t∈T | enabled(t,lk+1)} upper_constr(t).
I ′(lk+1′) =

∧m
i=1 Ii

′(lk+1
i

′
) =

∧

{t∈out(qk+1
i

′

)|upper_constr(t) 6=true} inv(t, vk+1
i

′
), gdzie

inv(t, vk+1
i

′
) = upper_constr(t), je»eli B(guard(t), vk+1

i

′
) = tt, natomiast w prze-
iwnym przypadku inv(t, vk+1

i

′
) = true. Zauwa»my, »e dla tranzy
ji t ∈ out(qk+1

i

′
)takiej, »e upper_constr(t) 6= true warunek enabled(t, lk+1) jest równowa»ny warun-kowi B(guard(t), vk+1

i

′
) = tt, poniewa» qk+1

i

′
= qk+1

i a do zbioru V ′
i nale»¡ wszyst-kie zmienne z dozoru tranzy
ji t. Zatem inv(t, vk+1

i

′
) = upper_constr(t), je»eli

enabled(t, lk+1), a w prze
iwnym przypadku inv(t, vk+1
i

′
) = true. Zatem

I ′(lk+1′) =
∧

{t∈T ′|enabled(t,lk+1)∧upper_constr(t) 6=true} upper_constr(t) = I(lk+1).Z zaªo»enia induk
yjnego τk = τk
′. Korzystaj¡
 z tego, »e ψ′ = ψ, Y ′ = Y oraz

I ′(lk+1′) = I(lk+1) otrzymujemy τk
′
|= ψ′ oraz τk+1 ′ |= I ′(lk+1′) 
o ozna
za, »eautomat produktowy mo»e wykona¢ tranzy
j� e′.Nale»y jesz
ze pokaza¢, »e sk+1

∼=gp s
′
k+1. Z punktów (a)-(
) otrzymujemy, »e dlaka»dego i ∈ Σ(λ′k): je»eli 1 ≤ i ≤ n, to qk+1

i

′
= qk+1

i i vk+1
i

′
= vk+1|V ′

i
oraz je»eli

n < i ≤ m, to vk+1′ = vk+1
i (yi). Natomiast dla i ∈ {1, . . . ,m}\Σ(λ′k) za
hodzi: je»eli59



i ≤ n, to qk+1
i

′
= qki

′ oraz vk+1
i

′
= vki

′, a zatem korzystaj¡
 z zaªo»enia induk
yjnegoi z tego, »e qk+1
j = qkj i vk|V ′

i
= vk+1|V ′

i
dla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(λ′k) oraz vk(yi) =

vk+1(yi) dla j ∈ {n+ 1, . . . ,m} \ Γ(λ′k) otrzymujemy: je»eli i ≤ n, to qk+1
i

′
= qki

′
=

qki = qk+1
i i vk+1

i

′
= vki

′
= vk|V ′

i
= vk+1|V ′

i
oraz je»eli n < i ≤ m, to vk+1

i

′
= vki

′
=

vk(yi) = vk+1(yi). Z 
zego wynika, »e warunki 1 i 2 def. 4.12 s¡ speªnione. Jakzauwa»yli±my w
ze±niej τk ′ = τk i Y ′ = Y , zatem τk+1′ = τk
′
[Y ′ := 0] = τk[Y :=

0] = τk+1, 
zyli speªniony jest równie» warunek 3 def. 4.12.2. λk ∈ IR+, 
zyli przej±
ie reprezentuje upªyw 
zasu. Poka»emy, »e w automa
ie pro-duktowym TA′ jest mo»liwe przej±
ie 
zasowe o dªugo±
i λk i »e sk + λk ∼=gp s
′
k + λk.B�d¡
 w stanie s′k automat mo»e wykona¢ przej±
ie 
zasowe λk, je»eli τk + λk |=

I(lk), gdzie I(lk) =
∧

{t∈T | enabled(t,lk)} upper_constr(t). Z zaªo»enia induk
yj-nego wiemy, »e τk = τk
′. Jak ju» pokazali±my dla tranzy
ji t ∈ out(qki ) takiej, »e

upper_constr(t) 6= true warunek enabled(t, lk) jest równowa»ny B(guard(t), vki
′
) = tti st¡d I ′(lk

′
) = I(lk). Zatem τk

′
+λk |= I ′(lk

′
), 
zyli automat produktowy TA′ mo»ewykona¢ przej±
ie 
zasowe o dªugo±
i λk.Poka»emy jesz
ze, »e stan sk + λk jest w rela
ji ∼=gp ze stanem s′k + λk. Prawdziwo±¢warunków 1 i 2 def. 4.12 wynika wprost z prawdziwo±
i tego warunku dla sk i s′k.Podobnie dla warunku 3, korzystaj¡
 z tego, »e τk = τk

′ otrzymujemy τk + λk =
τk

′
+ λk.(⇐) Rozwa»my dwa przypadki.1. λ′k ∈ Σ′, 
zyli przej±
ie odpowiada wykonaniu tranzy
ji ak
yjnej w automa
ie pro-duktowym TA′. Poka»emy, »e w automa
ie globalnym TA istnieje tranzy
ja e oetykie
ie λk, która mo»e by¢ wykonana ze stanu sk i stan sk+1 taki, »e sk λk→ sk+1oraz sk+1

∼=gp s
′
k+1.Nie
h e′ = lk

′ λ
′

k,ψ
′,Y ′

−→ lk+1′ b�dzie tranzy
j¡ wykonywan¡ przez automat TA′. Z de�-ni
ji zªo»enia dla ka»dego i ∈ Σ(λ′k) istnieje tranzy
ja (lki
′
, λ′k, ψ

′
i, Y

′
i , l

k+1
i

′
) ∈ Ei oraz

ψ′ =
∧

i∈Σ(λ′

k
) ψ

′
i i Y ′ =

⋃

i∈Σ(λ′

k
) Y

′
i . Nie
h lki ′ = (qki

′
, vki

′
) i lk+1

i

′
= (qk+1

i

′
, vk+1
i

′
) dla

1 ≤ i ≤ n oraz lki ′ = vki
′ i lk+1

i

′
= vk+1

i

′ dla n < i ≤ m.A zatem istniej¡: etykieta γ i kon�gura
je rk, rk+1 takie, »e λ′k = label(γ, rk, rk+1),gdzie rk = (qk1
′
, . . . , qkn

′
, vk

′
), rk+1 = (qk+1

1

′
, . . . , qk+1

n

′
, vk+1′), vki ′ = vk

′
|V ′

i
dla 1 ≤

i ≤ n oraz vki ′ = vk
′
(yi) dla n < i ≤ m a tak»e vk+1

i

′
= vk+1′|V ′

i
dla 1 ≤ i ≤ n oraz

vk+1
i

′
= vk+1′(yi) dla n < i ≤ m,Zauwa»my, »e zgodnie z konstruk
j¡ zbioru automatów istnieje 
o najmniej jedno itakie, »e i ∈ Γ(γ) ⊆ Σ(λ′k) (dla j ∈ Σ(λ′k) \ Γ(γ) automat TAj wykonuje wyª¡
znietranzy
je syn
hroni
znie z automatami odpowiadaj¡
ymi pro
esom). Zatem dla ka-»ego i ∈ Σ(λ′k) z def. 4.9 i 4.10 istnieje zbiór tranzy
ji T ′ = {tj | j ∈ Γ(γ)} ⊆ T , taki»e dla ka»dej tranzy
ji tj ∈ T ′ za
hodzi(a) enabledj(tj , rk) i label(tj) = γ, 60



(b) target(tj) = qk+1
j

′ oraz qk+1
h

′
= qkh

′ dla h ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ),(
) vk+1′ = J (vk
′
, 〈action(tj)〉tj∈T ′).Jak zauwa»yli±my w
ze±niej (str. 54) dla danej kon�gura
ji rk i etykiety λ′k jest tylkojeden zbiór tranzy
ji T ′ speªniaj¡
y powy»sze warunki. Zatem dla ka»dego i ∈ Σ(λ′k)zbiór T ′ jest taki sam.Z def. 4.9 dla ka»dego i ∈ Γ(γ) ψ′

i = constraint(ti) i Yi = Y ′
i ∪ {xi1}, gdzie Y ′

i =
{c(t) ∈ Xi | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, rk) ∧ enabled(t, rk+1)}. Co wi�
ej, z def. 4.9dla i ∈ Σ(λ′k) \ Γ(γ) takiego, »e i ≤ n (automaty dla pro
esów nie wykonuj¡
y
htranzy
ji): vk+1

i

′
6= vki

′, ψ′
i = true i Yi = {c(t) ∈ Xi | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, rk) ∧

enabled(t, rk+1)} oraz z def. 4.10 dla i ∈ Σ(λ′k) takiego, »e i > n (automaty dlazmienny
h lub buforów): vk+1
i

′
6= vki

′ lub yi ∈ vars(guard(tj)), gdzie tj ∈ T ′, ψ′
i =

true i Yi = ∅.Z zaªo»enia induk
yjnego otrzymujemy qki = qki
′ i vki ′ = vk|V ′

i
dla 1 ≤ i ≤ n oraz

vki
′
= vk(yi) dla n < i ≤ m, z 
zego wynika, »e vk′ = vk.Zauwa»my, »e dla ka»dego n < i ≤ m takiego, »e yi ∈ vars(guard(tj)) dla pewnejtranzy
ji tj ∈ T ′, z def. 4.10 istnieje tranzy
ja w automa
ie TAi o etykie
ie λ′k.Wobe
 powy»szy
h, zgodnie z def. 4.1 w automa
ie globalnym istnieje tranzy
ja

e = lk
λk,ψ,Y−→ lk+1, gdzie lk = (qk1 , . . . , q

k
n, v

k), lk+1 = (qk+1
1 , . . . , qk+1

n , vk+1), ψ =
∧

ti∈T ′ constraint(ti) i Y =
⋃

i∈Γ(λk){x
i
1} ∪ {c(t) | urgent(t) ∧ ¬enabled(t, lk) ∧

enabled(t, lk+1)}.Podobnie jak w poprzedniej 
z�±
i dowodu (⇒) mo»emy pokaza¢, »e ψ = ψ′, Y = Y ′i I(lk+1) = I ′(lk+1′) a tak»e, »e automat globalny TA mo»e wykona¢ tranzy
j� e(w analogi
zny sposób jak pokazali±my, »e automat produktowy TA′ mo»e wykona¢tranzy
j� e′).Nale»y jesz
ze pokaza¢, »e sk+1
∼=gp s

′
k+1.Z def. 4.1 qk+1

j = target(tj) dla j ∈ Γ(γ) oraz qk+1
j = qkj dla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ). Zpunktu (b) i z zaªo»enia induk
yjnego otrzymujemy, »e qk+1

j

′
= target(tj) = qk+1

j dla
j ∈ Γ(γ) oraz qk+1

j

′
= qkj

′
= qkj = qk+1

j dla j ∈ {1, . . . , n} \ Γ(γ), 
zyli warunek 1 def.4.12 jest speªniony.Korzystaj¡
 ponownie z def. 4.1 otrzymujemy: vk+1 = J (vk, 〈action(ti)〉ti∈T ′). Zpunktu (
) i z zaªo»enia induk
yjnego dostajemy vk+1′ = J (vk
′
, 〈action(ti)〉ti∈T ′) =

J (vk, 〈action(ti)〉ti∈T ′) = vk+1, 
zyli vk+1
i

′
= vk+1|V ′

i
dla 1 ≤ i ≤ n oraz vk+1

i

′
=

vk+1(yi) dla n < i ≤ m, a wi�
 speªniony jest warunek 2 def. 4.12.Z zaªo»enia induk
yjnego τk
′

= τk, a jak zauwa»yli±my w
ze±niej Y ′ = Y , zatem
τk+1′ = τk

′
[Y ′ := 0] = τk[Y := 0] = τk+1, 
zyli speªniony jest równie» warunek 3 def.4.12.2. λ′k ∈ IR+, 
zyli przej±
ie reprezentuje upªyw 
zasu. Dowód jest analogi
zny do prze-prowadzonego w 
z�±
i (⇒).
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Fakt 4.14 s0 ∼=gp s
0′.Dowód:Nale»y pokaza¢, »e dla s0 = (q01 , . . . , q

0
n, v

0, τ0), gdzie τ0(x) = 0 dla ka»dego x ∈ X i dla
s0

′
= (l01

′
, . . . , l0m

′
, τ0′), gdzie l0i ′ = (q0i

′
, v0
i

′
) dla 1 ≤ i ≤ n, l0i ′ = v0

i

′ dla n < i ≤ m oraz
τ0(x) = 0 dla ka»dego x ∈

⋃n
i=1Xi = X za
hodzi s0 ∼=gp s

0′.Prawdziwo±¢ warunków 1 i 2 de�ni
ji rela
ji ∼=pa wynika wprost z de�ni
ji loka
ji po-
z¡tkowy
h automatów skªadowy
h (def. 4.9 i 4.10). Warunek 3 równie» jest speªniony,poniewa» τ0(x) = 0 = τ0′(x) dla ka»dego x ∈ X . ⊓⊔Nie
h funk
ja Vp : Sp → 2PV
′ b�dzie funk
j¡ warto±
iuj¡
¡ dla systemu tranzy
yjnegoprogramu P i nie
h Va : Sa → 2PV

′ oraz V ′
a : S′

a → 2PV
′ b�d¡ funk
jami warto±
iuj¡
ymidla systemów tranzy
yjny
h automatów TA i TA′. Nie
h równie» Mp = (TSp,Vp), Ma =

(TSa,Va) i M′
a = (TS′

a,V
′
a)Fakt 4.15 Je»eli s ∼=gp s
′, to Va(s) = Va

′(s′).Dowód:Wynika wprost z punktu 1 i 2 def. 4.12. ⊓⊔Z lematu 4.13 oraz z faktów 4.14 i 4.15 wynika nast�puj¡
y fakt.Fakt 4.16 Modele Ma = (TSa,Va) i M′
a = (TS ′

a,V
′
a) s¡ w rela
ji silnej bisymula
ji.Nast�pne twierdzenie mówi, »e ka»da formuªa ϕ logiki CTL∗, która jest prawdziwa dlaautomatu globalnego jest równie» prawdziwa dla automatu produktowego, i odwrotnie.Twierdzenie 4.17 Dla ka»dej formuªy ϕ logiki CTL∗

Ma, s
0
a |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M′

a, s
0
a

′
|= ϕ.Dowód:Dowód mo»na przeprowadzi¢ w ten sam sposób, 
o dowód twierdzenia 4.7 poprzez induk
j�po dªugo±
i formuªy ϕ. ⊓⊔Z ostatniego twierdzenia tego rozdziaªu wynika, »e konstruk
ja zbioru automatów jestpoprawna w tym sensie, »e wszelkie wªasno±
i wyra»one w posta
i formuª logiki CTL∗, któres¡ prawdziwe dla zbioru automatów wygenerowany
h dla pewnego programu, s¡ równie»prawdziwe dla tego programu, i odwrotnie.Twierdzenie 4.18 Dla ka»dej formuªy ϕ logiki CTL∗

Mp, s
0
p |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy M′

a, s
0
a

′
|= ϕ.Dowód:Na podstawie twierdze« 4.7 i 4.17:

Mp, s
0
p |= ϕ⇔ Ma, s

0
a |= ϕ⇔ M′

a, s
0
a

′
|= ϕ.
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4.4 Reduk
ja li
zby zegarów w automata
h 
zasowy
hZªo»ono±¢ problemu wery�ka
ji modelowej automatów 
zasowy
h jest wykªadni
za wzgl�-dem li
zby u»yty
h zegarów, 
o pokazano w pra
y [AD94℄. Pod
zas generowania automatów
zasowy
h wykorzystamy spostrze»enia z pra
y [DY96℄ pozwalaj¡
e na zmniejszenie li
zbyzegarów ka»dego z automatów bez zmiany za
howania jego dziaªania.Autorzy wymienionej pra
y zauwa»aj¡ po pierwsze, »e je»eli dwa zegary s¡ zerowane wtym samym momen
ie, to i
h warto±¢ jest przez jaki± 
zas równa, wi�
 jeden z ty
h zegarównie jest w tym 
zasie potrzebny. Przenosz¡
 to spostrze»enie na nasz grunt, mo»emy dwómtranzy
jom pilnym, przypisa¢ te same zegary, je»eli te tranzy
je s¡ zawsze jedno
ze±nie mo»-liwe do wykonania. �atwo wida¢, »e warunek ten speªniaj¡ tranzy
je tego samego pro
esu,które maj¡ wspólny stan ¹ródªowy i równe dozory. Zegary odpowiadaj¡
e tym tranzy
joms¡ zerowane i wykorzystywane w tym samym 
zasie, gdzie przez 
zas wykorzystania ze-garów rozumiemy okres kiedy tranzy
je, które im odpowiadaj¡ s¡ mo»liwe do wykonania.Reduk
ja doty
zy tylko tranzy
ji pilny
h, bo zgodnie z konstruk
j¡ automatów opisan¡ wpoprzedni
h rozdziaªa
h wszystkim tranzy
jom, które nie s¡ pilne, i tak przydzielamy jedenzegar.Po drugie, dwa zegary, które nie s¡ wykorzystywane jedno
ze±nie, mog¡ zosta¢ zast¡-pione jednym zegarem. W naszym przypadku, je»eli dwie tranzy
je nie s¡ nigdy jedno
ze-±nie mo»liwe do wykonania, to mo»emy im przypisa¢ ten sam zegar. Warunek ten speªniaj¡tranzy
je tego samego pro
esu wy
hodz¡
e z ró»ny
h stanów. Równie», je»eli dozór jednejtranzy
ji jest zaprze
zeniem dozoru innej tranzy
ji nale»¡
ej do tego samego pro
esu, totym tranzy
jom równie» mo»emy przypisa¢ ten sam zegar. W ogólnym przypadku doty
zyto wielu tranzy
ji, który
h dozory s¡ rozª¡
zne.Zauwa»my wresz
ie, »e je»eli dozwolone opó¹nienie tranzy
ji jest w posta
i [0,∞) i tran-zy
ja ta nie jest pilna, 
zyli mo»e by¢ wykonana w dowolnym 
zasie (mówimy o niej, »e niema ograni
ze« 
zasowy
h), to nie musimy takiej tranzy
ji w ogóle przypisywa¢ zegara.Aby zastosowa¢ powy»sze reduk
je mo»emy zmieni¢ funk
j� c przypisuj¡
¡ zegary tran-zy
jom na odpowiedni¡ funk
j� 
z�±
iow¡. Rozwa»my przydziaª zegarów tranzy
jom pro-
esu Pi. Dla ka»dego stanu kontrolnego q pro
esu Pi post�pujemy w nast�puj¡
y sposób.Na po
z¡tku wszystkie zegary ze zbioru Xi zde�niowanego jak w punk
ie 4.1 zazna
zamyjako wolne. Potem, wszystkim tranzy
jom wy
hodz¡
ym ze stanu q, które nie s¡ pilnei maj¡ ograni
zenia 
zasowe przypisujemy zegar xi1. Je»eli jest przynajmniej jedna tranzy-
ja speªniaj¡
a powy»sze warunki, to zegar zazna
zamy jako zaj�ty. Nast�pnie analizujemyw dowolnej kolejno±
i wszystkie tranzy
je pilne wy
hodz¡
e ze stanu q. Dla kolejnej tranzy-
ji t sprawdzamy, 
zy w±ród tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu q, które maj¡ ju» przydzielonezegary istnieje tranzy
ja t′, której dozór jest równy lub jest zaprze
zeniem dozoru tranzy
ji
t. Je»eli tak, to tranzy
ji t przypisujemy ten sam zegar 
o tranzy
ji t′, a je»eli nie to przy-dzielamy jej pierwszy wolny zegar ze zbioru Xi i zazna
zamy go jako zaj�ty. O
zywi±
iepo przydzieleniu zegarów wszystkim tranzy
jom pro
esu, je»eli jaki± zegar ze zbioru Xinie zostaª przypisany »adnej z ni
h, to usuwamy go ze zbioru. Je»eli tranzy
ji t ∈ T nieprzydzielono zegara, to constraint(t) = true.Przykªad 4.19 W przykªadzie produ
enta i konsumenta korzystaj¡
 z zasady rozª¡
zno±
imo»emy tranzy
ji o etykie
ie send przypisa¢ ten sam zegar, 
o tranzy
ji o etykie
ie produce.Podobnie dla tranzy
ji consume i receive. W ten sposób ka»demu pro
esowi odpowiada63
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Rysunek 4.3: Zredukowany automat 
zasowy dla przykªadu produ
enta i konsumentatylko jeden zegar (x1
1 dla Produ
enta i x2

1 dla Konsumenta). Zredukowany automat globalnyi zbiór zredukowany
h automatów 
zasowy
h dla tego przykªadu pokazano na rysunka
h4.3 i 4.4.4.5 Podsumowanie rozdziaªuSprowadzanie jednego formalizmu do innego jest 
z�sto stosowanym rozwi¡zaniem. Tªu-ma
zanie do automatów 
zasowy
h zostaªo wykonane dla algebry pro
esów ATP [NSY92℄,j�zyka ET-LOTOS [DOY94℄ i j�zyka Esterel wzboga
onego o zale»no±
i 
zasowe [BCP+01℄.Powy»sze tªuma
zenia doty
z¡ j�zyków syn
hroni
zny
h stosowany
h gªównie przy projek-towaniu sprz�tu komputerowego. Wspóln¡ 
e
h¡ ty
h modeli jest zastosowanie me
hani-zmów komunika
ji syn
hroni
znej, w której skªadowe systemu (pro
esy) wykonuj¡ wspólniepewne opera
je. W tym przypadku tªuma
zenie polega na zbudowaniu osobnego automatu
zasowego dla ka»dego pro
esu i naturalnym przeniesieniu metody komunika
ji. Takie na-turalne tªuma
zenie nie jest mo»liwe, kiedy j�zyk opisu systemu 
zasowego wykorzystujekomunika
j� asyn
hroni
zn¡ (na przykªad przez wymian� komunikatów).Na konie
 wspomnimy o dwó
h sposoba
h bardziej efektywnej konstruk
ji zbioru auto-matów 
zasowy
h dla pewny
h przypadków oraz o implementa
ji zaprezentowany
h metod.Pro
esy niezale»ne od buforówCh
ieliby±my, aby w konstruowanym zbiorze automatów 
zasowy
h buforom odpowiadaªyosobne automaty. Jednak umo»liwienie tranzy
ji wykonywanej przez pro
es zale»y od pusto-±
i 
zy niepusto±
i buforów, je»eli w dozorze takiej tranzy
ji znajduje si� warunek empty(b),gdzie b jest jednym z buforów programu. Je»eli tranzy
ja, której wykonanie zale»y od niepu-sto±
i bufora, jest pilna lub ma górne ograni
zenie 
zasowe, to stan automatu dla pro
esu,64
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do którego nale»y tranzy
ja b�dzie wyzna
zony mi�dzy innymi przez zawarto±¢ tego bu-fora. Aby tego unikn¡¢ mo»na zmody�kowa¢ program w sposób, który nie zmieni jegodziaªania, a pozwoli na efektywniejsze generowanie zbioru automatów 
zasowy
h. Mo»nato zrobi¢ wprowadzaj¡
 dodatkowe zmienne (li
zniki), który
h warto±¢ b�dzie odpowiada¢li
zbie elementów znajduj¡
y
h si� w buforze.Nie
h B′ ⊆ B b�dzie zbiorem buforów takim, »e wyra»enie empty(b) w
hodzi w skªaddozoru dowolnego pro
esu nale»¡
ego do programu. Nie
h VB = {countb | b ∈ B′} b�dziezbiorem dodatkowy
h zmienny
h takim, »e VB ∩ V = ∅. Warto±¢ zmiennej countb b�dzieodpowiada¢ li
zbie elementów w buforze b. Przyjmujemy, »e v0(countb) = 0 dla ka»dego
b ∈ B.Dla dowolnego programu P = (V,B, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}) mo»emy zbudowa¢ program
P ′ = (V ′, B, {P ′

i | 1 ≤ i ≤ n}), w którym mo»liwo±¢ wykonanania tranzy
ji nie zale»yod zawarto±
i buforów. Nie
h V ′ = V ∪ VB . Program P ′ jest programem P , w którymdokonano nast�puj¡
y
h zmian � dla ka»dego bufora b ∈ B′:
• ka»d¡ opera
j� put(b, e), gdzie e ∈ Exp(V ), zast¡piono opera
jami put(b, e); countb =
countb + 1,

• ka»d¡ opera
j� get(b, y), gdzie y ∈ V , zast¡piono opera
jami get(b, y); countb =
countb − 1,

• ka»de wyra»enie logi
zne empty(b) wyst�puj¡
e w dozora
h zast¡piono wyra»eniem
countb = 0.Zauwa»my, »e powy»sze zmiany nie wpªywaj¡ na dziaªanie programu, poniewa» za
hodzi

B(empty(b), v) = tt wtedy i tylko wtedy, gdy B((countb = 0), v′) = tt, gdzie v ∈ ΩV ∪B i
v′ ∈ ΩV

′∪B.Automaty 
zasowe dla programów bez buforów i zmienny
h globalny
hW trak
ie pra
 rozwa»ano równie» inne podej±
ia takie jak generowanie zbioru automatówna podstawie opisu posz
zególny
h pro
esów, 
zyli bez badania przestrzeni kon�gura
ji pro-gramu. Jak ju» wspomnieli±my takie podej±
ie jest z powodzeniem stosowane, gdy w j�zykuopisu systemów 
zasowy
h, dla którego przeprowadzamy tªuma
zenie, jest zastosowana wy-ª¡
znie komunika
ja syn
hroni
zna (przez wspólne wykonywanie tranzy
ji).Je»eli ograni
zymy si� do klasy programów j�zyka bazowego, w którym komunika
ja jestwyª¡
znie syn
hroni
zna, oraz tranzy
je syn
hroni
zne nie s¡ pilne, to mo»emy zbudowa¢zbiór automatów 
zasowy
h w bardzo prosty sposób. Przykªadem takiego programu jestsyn
hroni
zny protokóª Fis
hera (rozdz. 3.4.2).Nie
h P = (V, ∅, {Pi | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q
0
i ,Γi, Ti), b�dzie programem,w którym nie wyst�puj¡ zmienne globalne, ani bufory, oraz »adna tranzy
ja syn
hroni
znanie jest pilna. Automat 
zasowy TAi = (Σi, Li, l

0
i , Xi, Ei, Ii) dla pro
esu Pi de�niujemynast�puj¡
o:

• Σi = Γi jest zbiorem etykiet,
• Li = Qi × ΩVi jest zbiorem loka
ji,
• l0i = (q0i , v

0
i ) ∈ Li, gdzie v0

i = v0|Vi
, jest loka
j¡ po
z¡tkow¡,66



• Xi = {xi}, jest zbiorem zegarów,
• Ei ⊆ Li × Σi × Ψ(Xi) × 2Xi × Li jest rela
j¡ przej±
ia zde�niowan¡ nast�puj¡
o dla
l = (qi, vi) i l′ = (q′i, v

′
i):

li
γ,ψ,Y
−→ l′i ∈ E, wtedy i tylko wtedy, gdy� istnieje tranzy
ja ti ∈ Ti taka, »e source(t) = qi, target(ti) = q′i, B(guard(ti), vi)

= tt oraz γ = label(ti)� v′i = J (vi, action(ti)),� ψ = constraint(ti), gdzie c(ti) = xi,� Y = {xi},
• Ii : Li −→ Ψ(Xi), gdzie dla li = (qi, vi)

Ii(li) =
∧

{t∈out(qi) | B(guard(ti),vi)=tt}
upper_constr(t).Dla syn
hroni
znego protokoªu Fis
hera stosuj¡
 zarówno wªa±nie przedstawiony sposóbkonstruk
ji, jak i ogóln¡ metod� z punktu 4.3, otrzymamy zbiór automatów przedstawionyw punk
ie 2.1.6.Natomiast, je»eli we¹miemy pod uwag� dualny model (asyn
hroni
zny), 
zyli klas� pro-gramów, w który
h wszystkie tranzy
je s¡ lokalne, to nie mo»emy poda¢ istotnie prostszejmetody generowania automatów 
zasowy
h. Jedyna ró»ni
a polega na tym, »e zamiastzbiory tranzy
ji mo»liwy
h do wykonania b�d¡ si� skªada¢ zawsze z jednej tranzy
ji.Implementa
jaImplementa
ja opisanej metody generowania automatu globalnego dla programu w j�zykubazowym zostaªa wykonana przez Ann� Doro± i byªa przedmiotem jej pra
y magisterskiejpt. Transla
ja z pewnego j�zyka spe
y�ka
ji do automatów z 
zasem. Metod� generowaniazbioru automatów zaimplementowaªa autorka rozprawy wspólnie z Pawªem Janowskim.W obydwu przypadka
h algorytm generowania automatów 
zasowy
h rozpo
zyna dzia-ªanie od obli
zenia loka
ji po
z¡tkowy
h na podstawie po
z¡tkowej kon�gura
ji programu.Dla loka
ji po
z¡tkowej obli
zany jest zbiór tranzy
ji mo»liwy
h do wykonania z kon�gura
jiodpowiadaj¡
ej tej loka
ji i zbiór nast�pników, 
zyli loka
ji, które odpowiadaj¡ kon�gura-
jom programu po wykonaniu ty
h tranzy
ji. Dziaªanie to jest powtarzane rekuren
yjniedla ka»dego z nast�pników analizowanej loka
ji, do momentu gdy wszystkie wygenerowaneloka
je zostan¡ przeanalizowane. Jak wida¢ przedstawiony algorytm generuje tylko loka
jeosi¡galne z loka
ji po
z¡tkowy
h automatów. Algorytm opiera si� na algorytmie przeszu-kiwania wszerz lub wgª¡b (metoda przeszukiwania jest parametrem algorytmu), wi�
 jegokoszt jest liniowy ze wzgl�du na li
zb� kon�gura
ji programu i przej±¢ mi�dzy nimi.Implementa
je obydwu metod stanowi¡ 
z�±¢ systemu wery�ka
yjnego VerICS[DJJ+03a℄.
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Rozdziaª 5Reduk
ja przestrzeni stanówprogramu metod¡ 
i�
iaW tym rozdziale przedstawiamy zastosowanie metody 
i�
ia do j�zyka bazowego. Metoda tapolega na wykorzystaniu staty
znej analizy kodu programu do elimina
ji jego nieistotny
hfragmentów, 
zyli w naszym przypadku taki
h, które nie maj¡ wpªywu na wery�kowanewªasno±
i. Pozwala to na uprosz
zenie kodu programu, 
o z kolei powoduje zmniejszenieprzestrzeni stanów potrzebnej do jego wery�ka
ji. Zalet¡ metody jest to, »e peªna przestrze«stanów nie musi by¢ generowana, poniewa» mo»na j¡ skonstruowa¢ ju» dla zredukowanegokodu programu.Metoda 
i�
ia zale»y od danej formuªy logi
znej wyra»aj¡
ej wªasno±¢, której prawdzi-wo±¢ 
h
emy sprawdzi¢, a dokªadniej � od zbioru zmienny
h zdaniowy
h, które w
hodz¡w skªad formuªy. Punktem wyj±
iowym jest ustalenie tak zwanego kryterium 
i�
ia, 
zylizbiorów ak
ji i stanów, od który
h bezpo±rednio zale»¡ warto±
i zmienny
h zdaniowy
h zformuªy. Nast�pnie, algorytm reduk
ji bada rekuren
yjnie zale»no±
i mi�dzy ak
jami i sta-nami posz
zególny
h pro
esów systemu za
zynaj¡
 od kryterium 
i�
ia.We wspóªbie»nym systemie 
zasowym wyst�puj¡ 
ztery podstawowe rodzaje zale»no±
i.Zale»no±¢ dany
h i zale»no±¢ przepªywu sterowania s¡ klasy
znymi poj�
iami metody 
i�
ia.Zale»no±¢ od syn
hroniza
ji jest 
harakterysty
zna dla systemówwspóªbie»ny
h, które mog¡wykonywa¢ pewne ak
je syn
hroni
znie. Natomiast poj�
ie zale»no±
i 
zasowej jest nowymrodzajem zale»no±
i wyst�puj¡
ym tylko w systema
h 
zasowy
h. Poj�
ie to nie zostaªow
ze±niej zde�niowane.Struktura rozdziaªu jest nast�puj¡
a. Rozpo
zynamy od zde�niowania rela
ji zale»no-±
i dla programów w j�zyku bazowym. Nast�pnie podajemy algorytmy obli
zania istot-ny
h opera
ji i istotny
h stanów kontrolny
h oraz pokazujemy jak z istotny
h elementówskonstruowa¢ zredukowany program. Wa»n¡ 
z�±
i¡ rozdziaªu jest wykazanie poprawno±
iprzedstawionej metody, 
o 
zynimy w kolejnym punk
ie. Przedostatni punkt rozdziaªu za-wiera opis przeprowadzony
h eksperymentów. Podsumowujemy rozdziaª podaj¡
 mi�dzyinnymi przegl¡d literatury doty
z¡
ej zastosowania metody 
i�
ia do reduk
ji przestrzenistanów. 69



5.1 Rela
je zale»no±
iJak ju» wspomniano zale»no±¢ dany
h (ang. data dependen
e) i zale»no±¢ przepªywu stero-wania (ang. 
ontrol dependen
e) to klasy
zne poj�
ia metody 
i�
ia [Tip95℄. Ró»ne posta
iezale»no±
i od syn
hroniza
ji tak»e pojawiaj¡ si� w literaturze doty
z¡
ej metody 
i�
ia dlasystemów wspóªbie»ny
h [HCD+99℄. Natomiast poj�
ie zale»no±
i 
zasowej nie byªo do tejpory wprowadzone, poniewa» nie stosowano tej te
hniki dla systemów 
zasowy
h.Podamy teraz de�ni
je wszystki
h zale»no±
i dla programów w j�zyku bazowym. Rela-
je zale»no±
i doty
z¡ opera
ji i stanów kontrolny
h programu. Przypomnijmy, »e opers(t)ozna
za zbiór opera
ji tranzy
ji t. Natomiast vars(a), def(a) i use(a) ozna
zaj¡ odpowied-nio zbiory zmienny
h i buforów wyst�puj¡
y
h, de�niowany
h i u»ywany
h w opera
ji a(de�ni
je poj�¢ u»ywany
h w tym rozdziale znajduj¡ si� w punk
ie 3.1.1). Metod� 
i�
iadla programu w j�zyku bazowym przedstawimy przy zaªo»eniu, »e program jest strukturalny(punkt 3.2).5.1.1 Zale»no±¢ dany
hNieformalnie, opera
ja a1 ∈ Ops zale»y od opera
ji a2 ∈ Ops i jest to zale»no±¢ dany
h,je»eli: (1) opera
ja a2 ma wpªyw na warto±¢ zmiennej lub bufora u»ywanego w opera
ji a1i (2) jest mo»liwe takie wykonanie programu, »e pomi�dzy opera
j¡ a2 a a1 nie wyst¡pi innaopera
ja, która zmieni warto±¢ tej zmiennej lub bufora. Innymi sªowy, opera
ja a1 zale»yod opera
ji a2, je»eli de�ni
ja zmiennej lub bufora w opera
ji a2 jest de�ni
j¡ osi¡gaj¡
¡(ang. rea
hing de�nition) [ASU02℄ tej zmiennej lub bufora dla opera
ji a1.Je»eli obydwie opera
je nale»¡ do jednego pro
esu mo»emy sprawdzi¢ warunek (2) ana-lizuj¡
 struktur� przepªywu sterowania tego pro
esu, a dokªadniej � tranzy
je, do który
hnale»¡ opera
je a1 i a2 oraz tranzy
je, które mog¡ by¢ wykonane pomi�dzy tymi tranzy-
jami. Nale»y zatem sprawdzi¢ ±
ie»ki prowadz¡
e ze stanu do
elowego tranzy
ji, którazawiera opera
j� a2 do stanu ¹ródªowego tranzy
ji, która zawiera opera
j� a1. Je»eli nato-miast, opera
je a1 i a2 nale»¡ do ró»ny
h pro
esów sprawdzenie tego warunku przez analiz�kodu nie jest mo»liwe i musimy przyj¡¢, »e opera
ja u»ywaj¡
a zmiennej lub bufora jest za-le»na od ka»dej opera
ji de�niuj¡
ej t� zmienn¡ lub bufor w
hodz¡
ej w skªad ak
ji tranzy
jiinnego pro
esu.De�ni
ja 5.1 (Zale»no±¢ dany
h) Dla t1 ∈ Ti, t2 ∈ Tj , gdzie 1 ≤ i, j ≤ n, opera
ja a1 ∈
opers(t1) jest zale»na od opera
ji a2 ∈ opers(t2) i jest to zale»no±¢ dany
h (
o ozna
zamy
a1

dd
−→ a2), je»eli istnieje zmienna lub bufor y ∈ V ∪B taki, »e y ∈ def(a2) ∩ use(a1) orazza
hodzi jeden z nast�puj¡
y
h warunków:DD1 t2 = t1 i opera
ja a2 wyst�puje przed opera
j¡ a1 oraz »adna opera
ja pomi�dzyopera
jami a2 i a1 nie de�niuje y,DD2 target(t2) = source(t1) lub istnieje ±
ie»ka ze stanu target(t2) do stanu source(t1)taka, »e »adna tranzy
ja nale»¡
a do tej ±
ie»ki nie zawiera opera
ji de�niuj¡
ej yoraz »adna z opera
ji wyst�puj¡
y
h po opera
ji a2 w tranzy
ji t2 ani »adna z opera
jiwyst�puj¡
y
h przed opera
j¡ a1 w tranzy
ji t1 nie de�niuje y,DD3 i 6= j. 70



Przykªad 5.2 Na rysunku 5.1 pokazano przykªadowe zale»no±
i dany
h w protokole zmie-niaj¡
ego si� bitu. Opera
ja put(bsa, bbit) z tranzy
ji o etykie
ie l14 zale»y od opera
ji
get(rba, bbit) z tej samej tranzy
ji, poniewa» opera
ja put(bsa, bbit) u»ywa zmiennej bbit,która jest de�niowana przez opera
j� get(rba, bbit) i jest speªniony warunekDD1 (pomi�dzytymi opera
jami nie ma inny
h de�ni
ji zmiennej bbit). Równie» dozór sack = sbit tranzy-
ji1 l5 zale»y od opera
ji get(bsa, sack) z ak
ji tranzy
ji l3, poniewa» zmienna sack u»ywanaw opera
ji sack = sbit jest de�niowana w opera
ji get(bsa, sack) i jest speªniony warunekDD2 (stan ¹ródªowy tranzy
ji l5 jest stanem do
elowym tranzy
ji l3 i zmienna sack niejest de�niowana po opera
ji get(bsa, sack) w tranzy
ji l3 ani przed opera
j¡ sack = sbit wtranzy
ji l5). Z kolei opera
ja get(bsa, sack) z tranzy
ji l3, w której jest u»yty bufor bsazale»y od opera
ji put(bsa, bbit) z tranzy
ji l14 de�niuj¡
ej bufor bsa, na mo
y warunkuDD3.W dalszej 
z�±
i rodziaªu piszemy a1

dd1
−→ a2, »eby zazna
zy¢, »e jest to wariant DD1real
ji zale»no±
i dany
h mi�dzy opera
jami a1 i a2 (
zyli a1

dd
−→ a2 i jest speªniony warunekDD1). Podobnie dla warunkówDD2 i DD3. Przez (

dd
−→)∗ b�dziemy ozna
za¢ domkni�
ieprze
hodnie rela
ji (

dd
−→).5.1.2 Zale»no±¢ przepªywu sterowaniaZale»no±¢ przepªywu sterowania doty
zy wyª¡
znie stanów kontrolny
h nale»¡
y
h do jed-nego pro
esu. Klasy
zna de�ni
ja zale»no±
i przepªywu sterowania ([Tip95℄) mówi, »e stan

q1 zale»y od stanu q2, je»eli ze stanu q2 istnieje ±
ie»ka do stanu ko«
owego, do której nienale»y stan q1 i wszystkie ±
ie»ki prowadz¡
e do stanu ko«
owego ze stanów le»¡
y
h po-mi�dzy stanem q2 a stanem q1 prze
hodz¡ przez stan q1. De�ni
ja ta doty
zy j�zyków zwyró»nionym jednym stanem ko«
owym i nie jest wystar
zaj¡
a dla j�zyka bazowego.Intui
yjnie, stan kontrolny q1 zale»y od innego stanu kontrolnego q2 i jest to zale»no±¢przepªywu sterowania, je»eli istnieje takie wykonanie programu, w którym pro
es znajdujesi� w stanie kontrolnym q2, a nie znajduje si� w stanie kontrolnym q1. Taka sytua
ja wj�zyku bazowym jest mo»liwa nie tylko wtedy, gdy ze stanu q2 istnieje ±
ie»ka do stanuko«
owego, do której nie nale»y stan q1, ale równie» wtedy, gdy istnieje ±
ie»ka zawieraj¡
a
ykl, do której nie nale»y stan q1. Nale»y zatem sprawdzi¢, 
zy istnieje ±
ie»ka maksymalnaze stanu q2, do której nie nale»y stan q1. Ponadto pro
es mo»e pozostawa¢ w stanie q2wtedy, gdy »adna tranzy
ja wy
hodz¡
a z tego stanu nie jest mo»liwa do wykonania.De�ni
ja 5.3 (Zale»no±¢ przepªywu sterowania) Mówimy, »e stan kontrolny q1 ∈ Qizale»y od stanu kontrolnego q2 ∈ Qi (q2 6= q1), gdzie 1 ≤ i ≤ n, i jest to zale»no±¢ przepªywusterowania (
o ozna
zamy q1 cd
−→ q2), je»eli stan q1 jest osi¡galny ze stanu q2 i za
hodzi 
onajmniej jeden z nast�puj¡
y
h warunków:CD1 (

∨

t∈out(q2) guard(t)
)

6= true,1B�dziemy u»ywa¢ krótszego okre±lenia �tranzy
ja l� zamiast �tranzy
ja o etykie
ie l�, o ile nie b�dzieprowadziªo to do nieporozumie«. 71



DD3

DD3

R1

R2

(cbrd>0)and(crba<M)
urgent
get(brd,rdata);

cbrd:=cbrd−1;
put(rba,rack);
crba:=crba+1;

(rack<>rbit)

(rack=rbit)
urgent

(csbd<>0)and(cbrd<M)
urgent
get(sbd,bdata);
get(sbb,bbit);
csbd:=csbd−1;
put(brd,bdata);
put(brb,bbit);

(crba<>0)and(cbsa<M)
urgent
get(rba,bbit);

put(bsa,bbit);
cbsa:=cbsa+1;

crba:=crba−1;

cbrd:=cbrd+1;

l12:

l14:

(csbd<>0)
urgent
get(sbd,bdata);
get(sbb,bbit);
csbd:=csbd−1;

(crba<>0)
urgent
get(rba,bbit);
crba:=crba−1;

l13:

l15:

l9:

l11:

Odbiorca

Bufor

l10:
urgent get(brb,rack);

rbit:=1−rbit;

DD2

DD2

DD1

DD1

Nadawca

S1

S2

S4

S5

 

urgent
get(bsa,sack);
cbsa:=cbsa−1;

(cbsa<>0)

(cbsa=0)
[T,T]

sbit:=1−sbit;
urgent
(sack=sbit)

(csbd<M)
urgent
put(sbd,sdata);
put(sbb,sbit);
csbd:=csbd+1;

l1:

l2:

l3:

l5:

l7:

[0,D)
[0,D)
sdata:=0;

(sdata>=N)

B={sbd,sbb,bsa,brd,brb,rba}

V={csbd,cbsa,cbrd,crba,
sbit,sdata,sack,
rbit,rdata,rack,
bbit,bdata}

S3

(sdata<N)
l6:

(sack<>sbit)
l4:

urgent

sdata:=sdata+1;

l8:
[L,U)

B1

Rysunek 5.1: Przykªady zale»no±
i dany
h w protokole ABP
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q
1q

2
πRysunek 5.2: Zale»no±¢ przepªywu sterowania typu CD2CD2 istnieje maksymalna ±
ie»ka ze stanu q2, która nie prze
hodzi przez stan q1 i istnieje±
ie»ka π z q2 do q1 taka, »e ka»da maksymalna ±
ie»ka z ka»dego stanu nale»¡
ego do±
ie»ki π prze
hodzi przez stan q1 (rys. 5.2).Przykªad 5.4 Zale»no±
i przepªywu sterowania dla stanów kontrolny
h pro
esówNadaw
yi Odbior
y w protokole zmieniaj¡
ego si� bitu pokazuje rysunek 5.3. W obydwu pro
esa
hka»dy stan kontrolny jest osi¡galny z ka»dego innego stanu kontrolnego. Wystar
zy zatemsprawdzi¢ pozostaªe warunki. Ze stanu S1 pro
esu Nadaw
y wy
hodzi jedna dozorowanatranzy
ja, a wi�
 na mo
y warunku CD1 ka»dy z pozostaªy
h stanów zale»y od stanu S1.Analogi
zna sytua
ja wyst�puje w pro
esie Odbior
y.Ze stanu S3 istnieje ±
ie»ka zawieraj¡
a 
ykl (obejmuj¡
y stany S1, S2 i S3), do którejnie nale»y stan S4 i »aden stan nie nale»y do ±
ie»ki prostej ze stanu S3 do stanu S4,zatem stan S4 zale»y od stanu S3 na mo
y warunku CD2. Równie» stan S5 nie nale»y do±
ie»ki zawieraj¡
ej ten 
ykl, a ka»da maksymalna ±
ie»ka z ka»dego ze stanów nale»¡
egodo ±
ie»ki prostej ze stanu S3 do stanu S5 (
zyli ka»da ±
ie»ki wy
hodz¡
a ze stanu S3)prze
hodzi przez stan S4, wi�
 ponownie na mo
y warunku CD2 stan S5 zale»y od stanu

S3. Analogi
zn¡ sytua
j� mamy dla stanu S3 i 
yklu, do którego nale»¡ stany S1 i S2 �na mo
y warunku CD2 stan S3 zale»y od stanu S2. Zauwa»my, »e stany S5 i S4 nie s¡zale»ne od stanu S2, poniewa» nie jest speªniona druga 
z�±¢ warunku CD2, a mianowi
ieze stanu S3 istnieje ±
ie»ka maksymalna, która nie prze
hodzi przez stan S5 ani przez stan
S4.W dalszej 
z�±
i rodziaªu piszemy q1 cd1

−→ q2, »eby zazna
zy¢, »e jest to wariant CD1rela
ji zale»no±
i przepªywu sterowania mi�dzy stanami q1 i q2 (
zyli q1 cd
−→ q2 i jest speª-niony warunek CD1). Przez (

cd1
−→)∗ b�dziemy ozna
za¢ domkni�
ie prze
hodnie rela
ji

(
cd1
−→). Podobnie dla warunku CD2.5.1.3 Zale»no±¢ 
zasowaO programa
h, które nie zale»¡ od 
zasu zakªada si� przewa»nie, »e posz
zególne i
h in-struk
je s¡ wykonywane naty
hmiast, 
zyli bez upªywu 
zasu lub »e s¡ wykonywane wnieznanym, ale sko«
zonym 
zasie. W przyj�tym przez nas modelu ka»da tranzy
ja pro-gramu ma okre±lone dozwolone opó¹nienie, które mo»e by¢ niesko«
zone. Ograni
zenianaªo»one na 
zas wykonania tranzy
ji powoduj¡, »e w programie pojawiaj¡ si� zale»no±
inowego rodzaju. 73



CD1

R1

R2

Nadawca Odbiorca

S1

S2

S3

S5

CD2

S4

CD1

CD1
CD1

CD1

CD2
CD2

 

Rysunek 5.3: Zale»no±
i przepªywu sterowania w protokole ABP
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Rela
ja zale»no±
i mi�dzy stanami jest nam potrzebna nie tylko po to, aby wiedzie¢jakie stany powinny si� znale¹¢ w zredukownym programie, ale tak»e po to, aby wskaza¢dozory maj¡
e wpªyw na wery�kowan¡ wªasno±¢, poniewa» w zredukowanym programieznajd¡ si� dozory tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanów, od który
h zale»¡ (mi�dzy innymi)stany wyst�puj¡
e w formule, której prawdziwo±¢ 
h
emy sprawdzi¢. Zale»no±
i 
zasowezaprezentujemy najpierw na przykªada
h.Przykªad 5.5 Rozwa»my program z rysunku 5.4 (a).
S2

S3

R1

R2

S1

(a)

P1 P2

S2

S3

R1

R2

S1

(b)

P2P1

(Y<>0)
(2,4]

(Y=0)
[0,2)

[2,2]
X:=2;

[0,0]
X:=1;

[0,2) (2,4]

[0,0]
X:=1;

X:=2;
[2,2]

V={X}V={X,Y} 

l1: l2:

l3:

l4: l1: l2:

l3:

l4:

Rysunek 5.4: Przykªad 1 zale»no±
i 
zasowejPrzyjmijmy, »e v0(X) = 0 i v0(Y ) = 1. Ch
emy sprawdzi¢ nast�puj¡
¡ wªasno±¢: 
zyzmienna X mo»e mie¢ warto±¢ 2 po wykonaniu programu, 
zyli wtedy gdy obydwa pro
esys¡ w swoi
h stana
h ko«
owy
h. Przeanalizjemy dziaªanie programu. Przez pierwsze 2jednostki 
zasu »adna z tranzy
ji nie mo»e by¢ wykonana, poniewa» tranzy
ja l1 nie jestmo»liwa, a tranzy
je l2 i l4 nie s¡ gotowe do wykonania. Dokªadnie po 2 jednostka
h 
zasuzostanie wykonana tranzy
ja l4. Nast�pnie, zanim upªyn¡ kolejne 2 jednostki � tranzy
ja
l2 i naty
hmiast po niej l3. Zatem po wykonaniu programu zmiennaX b�dzie miaªa warto±¢
1, 
zyli nasza wªasno±¢ nie jest prawdziwa.Zauwa»my, »e w programie nie ma zale»no±
i dany
h pomi�dzy opera
jami de�niuj¡
ymizmienn¡ X , a opera
jami, w który
h wyst�puje zmienna Y . Nie ma równie» zale»no±
iprzepªywu sterowania. Jednak dozory tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu S1 maj¡ wpªyw naopera
je de�niuj¡
e zmienn¡ X . Aby si� o tym przekona¢ usu«my z programu wszystkieopera
je na zmiennej Y jak pokazano na rysunku 5.4 (b) i przeanalizujmy dziaªanie takzmody�kowanego programu. Jest mo»liwy nast�puj¡
y przebieg:

s0
1

−→ s1
l1
−→ s2

l3
−→ s3

1
−→ s4

l4
−→ s5 . . .75



Po takim wykonaniu programu warto±¢ zmiennej X wynosi 2, wi�
 nasza wªasno±¢ w tymprzypadku jest prawdziwa.W zaprezentowanym przykªadzie pomi�dzy stanem S3 a stanem S1 wyst�puje zale»no±¢
zasowa, poniewa» istotne jest nie tylko to, 
zy ze stanu S1 dotrzemy do stanu S3, ale tak»ekiedy do niego dotrzemy.Wprowad¹my jesz
ze jedn¡ zmian� do programu z rysunku 5.4(a) � zmie«my ograni-
zenia 
zasowe tranzy
ji l1 i l2 tak, aby byªy równe, na przykªad [0, 4] dla obydwu tranzy
ji.Dla tak zmienionego programu nasza wªasno±¢ jest prawdziwa niezale»nie od tego 
zy ope-ra
je na zmiennej Y wyst�puj¡ w programie, 
zy nie.Przykªad 5.6 Dla programu z rysunku 5.5(a) 
h
emy sprawdzi¢ 
zy stan S4 jest osi¡galny.Nie
h v0(X) = 0 i v0(Y ) = 1. Przeanalizujmy dziaªanie programu. Przez pierwsze 2

R1

R2

S1

(a)

P1 P2

R1

R2

S1

(b)

P2P1

[2,2] [2,2]

V={X}V={X,Y} 

S2 S3

S4

l5: l5:

S2 S3

S4

(Y<>0)
[3,3]

[1,1]

l2:

[1,1]
l4:

[1,1]
l1:

[3,3]

l3:
[3,3]

Y:=0;Y:=0;[1,1]

[3,3]
l3: l4:

l2:l1:
(Y=0)

Rysunek 5.5: Przykªad 2 zale»no±
i 
zasowejjednostki 
zasu »adna z tranzy
ji nie mo»e by¢ wykonana, poniewa» tranzy
ja l1 nie jestmo»liwa, a tranzy
je l2 i l5 nie s¡ gotowe do wykonania. Dokªadnie po 2 jednostka
h 
zasuzostanie wykonana tranzy
ja l5. Zauwa»my, »e teraz nie mo»na wykona¢ »adnej tranzy
ji,poniewa» tranzy
ja l1 nie jest gotowa do wykonania (min�ªy ju» 2 jednostki 
zasu od kiedypro
es wszedª do stanu S1) ani tranzy
ja l2 nie jest gotowa do wykonania (bo nie jestmo»liwa). Zatem pro
es pozostaje w stanie S1 i stan S4 nie jest osi¡galny.Zauwa»my, »e nie ma zale»no±
i przepªywu sterowania stanu S4 od stanu S1, ani zale»-no±
i 
zasowej opisanej w poprzednim przykªadzie. Jednak dozory tranzy
ji wy
hodz¡
y
hze stanu S1 maj¡ wpªyw na osi¡galno±¢ stanu S4. Aby si� o tym przekona¢, tak jak po-przednio usu«my te dozory z programu jak pokazano na rysunku 5.5 (b) i przeanalizujmydziaªanie tak zmody�kowanego programu. Jest mo»liwy nast�puj¡
y przebieg:
s0

1
−→ s1

l1
−→ s2

1
−→ s3

l5
−→ s4

2
−→ s5

l3
−→ s6 . . .76



Jak widzimy istnieje przebieg, w którym pro
es P1 znajduje si� w stanie S4.Je»eli zmienimy dozwolone opó¹nienia tranzy
ji l1 i l2 w ten sposób, »eby byªy równe,to dla tak zmienionego programu nasza wªasno±¢ jest prawdziwa niezale»nie od tego 
zydozory tranzy
ji l1 i l2 wyst�puj¡ w programie, 
zy nie. Dzieje si� tak dlatego, »e przedziaª
zasu, w którym mo»na wykona¢ ka»d¡ mo»liw¡ tranzy
j� jest wspólny i 
o najmniej jednatranzy
ja jest mo»liwa do wykonania niezale»nie od warto±
iowania.Podsumowuj¡
, stan q1 zale»y od stanu q2 i jest to zale»no±¢ 
zasowa, je»eli stan q1jest osi¡galny ze stanu q2 i je»eli ze stanu q2 do stanu q1 prowadz¡ ±
ie»ki ró»ni¡
e si�dopusz
zalnymi opó¹nieniami, a tak»e wtedy, gdy tranzy
je wy
hodz¡
e ze stanu q2 maj¡ró»ne opó¹nienienia i i
h dozory s¡ ró»ne od true.Opó¹nienie na ±
ie»
eDla ka»dej tranzy
ji programu zde�niujemy teraz górne i dolne ograni
zenia na 
zas jejwykonania, a dokªadnie na 
zas, jaki pro
es mo»e sp�dzi¢ w stanie ¹ródªowym tej tranzy
jiprzed jej wykonaniem (w przyj�tym przez nas modelu samo wykonanie tranzy
ji nie zajmuje
zasu). Dla tranzy
ji, które nie s¡ pilne, ograni
zenia te wynikaj¡ wprost z dopusz
zalnegoopó¹nienia. W przypadku tranzy
ji pilnej zauwa»my, »e je»eli ze stanu ¹ródªowego tej tran-zy
ji wy
hodz¡ same tranzy
je pilne lub z dozwolonym opó¹nieniem równym [0, 0] i zawszejedna z ni
h jest mo»liwa do wykonania, to pro
es musi opu±
i¢ stan ¹ródªowy tranzy
jinaty
hmiast po wej±
iu do niego (bez upªywu 
zasu). W inny
h przypadka
h powiemy, »egórne i dolne ograni
zenia tranzy
ji s¡ nieznane.Nie
h symbol ⊥ reprezentuje nieznan¡ warto±¢. Zde�niujemy funk
je: lower_bound :
T → IN∪{⊥}, upper_bound : T → IN∪{∞}∪{⊥}, lower_bound_sign : T → {”(”, ”[”,⊥}i upper_bound_sign : T → {”)”, ”]”,⊥}. Dla tranzy
ji t ∈ T , która nie jest pilna i dlaktórej dozwolone opó¹nienie jest w posta
i 〈d1, d2〉, gdzie 〈 ∈ {”(”, ”[”}, 〉 ∈ {”)”, ”]”},
d1 ∈ IN i d2 ∈ IN ∪ {∞}:

• lower_bound(t) = d1,
• upper_bound(t) = d2,
• lower_bound_sign(t) =

{

”(” je»eli delay(t) jest w posta
i (d1, d2〉,
”[” w prze
iwnym przypadku,

• upper_bound_sign(t) =

{

”)” je»eli delay(t) jest w posta
i 〈d1, d2),
”]” w prze
iwnym przypadku.Nie
h t ∈ T b�dzie tranzy
j¡ piln¡. Je»eli s¡ speªnione dwa nast�puj¡
e warunki:1. (

∨

t′∈out(source(t)) guard(t
′)) = true i2. ∀t′∈out(source(t)) (synch(t′) = false ∧ (urgent(t′) = true ∨ delay(t′) = [0, 0])),to przyjmujemy »e:

lower_bound(t) = upper_bound(t) = 0,

lower_bound_sign(t) = ”[”, upper_bound_sign(t) = ”]”,77



w prze
iwnym przypadku powiemy, »e opó¹nienie tranzy
ji jest nieznane i przyjmiemy, »e
lower_bound(t) = upper_bound(t) = lower_bound_sign(t) = upper_bound_sign(t) =⊥ .Dla ±
ie»ki π = q1t1q2 . . . tm−1qm, mo»emy okre±li¢ opó¹nienie na ±
ie»
e (delay(π)) wnast�puj¡
y sposób: delay(π) = 〈d1, d2〉, gdzie (przyjmujemy, »e ∞ + ∞ = ∞ oraz dladowolnego d ∈ N , d+ ∞ = ∞ i ∞ + d = ∞, a tak»e d+⊥=⊥ i ⊥+ d =⊥):

• d1 =
∑m−1
j=1 lower_bound(tj),

• d2 =
∑m−1
j=1 upper_bound(tj),

• 〈=







”[” je»eli lower_bound_sign(ti) = ”[” dla ka»dego
1 ≤ i < m

”(” w prze
iwnym przypadku,
• 〉 =







”]” je»eli upper_bound_sign(ti) = ”]” dla ka»dego
1 ≤ i < m

”)” w prze
iwnym przypadku.Podobnie jak dla dozwolonego opó¹nienia tranzy
ji, d1, d2, 〈 i 〉 b�dziemy ozna
za¢ przez
lower_bound(π), upper_bound(π), lower_bound_sign(π) i upper_bound_sign(π), odpo-wiednio.Powiemy, »e dwie ±
ie»ki π1 i π2 maj¡ równe opó¹nienia (piszemy delay(π1) = delay(π2)),je»eli:

• lower_bound(π1) = lower_bound(π2),
• upper_bound(π1) = upper_bound(π2),
• lower_bound_sign(π1) = lower_bound_sign(π2),
• upper_bound_sign(π1) = upper_bound_sign(π2).W prze
iwnym przypadku mówimy, »e ±
ie»ki π1 i π2 maj¡ ró»ne opó¹nienia, 
o ozna
zamy

delay(π1) 6= delay(π2).Przykªad 5.7 W tabel
e poni»ej pokazane s¡ opó¹nienia na ±
ie»ka
h prosty
h ª¡
z¡
y
hka»de dwa stany w pro
esie Nadaw
y. Na przykªad ze stanu S3 do stanu S1 mo»na doj±¢dokªadnie w 
zasie 0 (gdy zostanie wykonana tranzy
ja l4) lub 
zasie nie krótszym ni» Li krótszym ni» U +D (gdy zostan¡ wykonane tranzy
je l6 lub l7, a nast�pnie l8).
do/z S1 S2 S3 S4 S5
S1 − [T, T ] lub ⊥ [0, 0] lub [L,U +D) [L,U +D) [L,U)
S2 ⊥ − ⊥ ⊥ ⊥
S3 ⊥ ⊥ − ⊥ ⊥
S4 ⊥ ⊥ [0, 0] − ⊥
S5 ⊥ ⊥ [0, D) [0, D) −78



q
1q

2
π1

π2

π

π’

Rysunek 5.6: Zale»no±¢ 
zasowa typu TD2Zale»no±¢ 
zasowaDe�ni
ja 5.8 (Zale»no±¢ 
zasowa) Mówimy, »e stan kontrolny q1 ∈ Qi zale»y od stanukontrolnego q2 ∈ Qi (q2 6= q1), gdzie 1 ≤ i ≤ n, i jest to zale»no±¢ 
zasowa (
o ozna-
zamy q1 td
−→ q2), je»eli stan q1 jest osi¡galny ze stanu q2 i za
hodzi 
o najmniej jeden znast�puj¡
y
h warunków:TD1 istniej¡ dwie tranzy
je t1, t2 ∈ out(q2) takie, »e delay(t1) 6= delay(t2) i dla ka»dejtranzy
ji t ∈ out(q2), guard(t) 6= true,TD2 istniej¡ 
o najmniej dwie ±
ie»ki proste π1 i π2 z q2 do q1 takie, »e delay(π1) 6=

delay(π2) i istnieje ±
ie»ka ze stanu q2 do stanu q1 taka, »e dla ka»dego stanu q 6= q2nale»¡
ego do tej ±
ie»ki za
hodzi ∀π,π′∈Π(q,q1) delay(π) = delay(π′) (rys. 5.6).Zauwa»my, »e je»eli opó¹nienia na wszystki
h ±
ie»ka
h prosty
h z q2 do q1 s¡ nieznane(równe ⊥), to nie ma zale»no±
i 
zasowej q1 od q2 typu TD2. W takiej sytua
ji o 
zasiew jakim pro
es znajdzie si� w stanie q1 de
yduj¡ inne 
zynniki takie jak syn
hroniza
ja zinnymi pro
esami, 
zy warto±
i zmienny
h, bo od ni
h zale»y moment wykonania tranzy
jipilny
h.Podobnie jak poprzednio piszemy q1 td1
−→ q2, »eby zazna
zy¢, »e jest to wariant TD1rela
ji zale»no±
i 
zasowej mi�dzy stanami q1 i q2 (
zyli q1 td1

−→ q2 i jest speªniony waru-nek TD1). Podobnie dla warunku TD2. Przez (
td
−→)∗ b�dziemy ozna
za¢ domkni�
ieprze
hodnie rela
ji (

td
−→).Przykªad 5.9 Aby zoba
zy¢ jakie zale»no±
i 
zasowe wyst�puj¡ w pro
esie Nadaw
y prze-analizujmy tabel� ze strony 78. �
ie»ki, na który
h opó¹nienie jest ró»ne wyst�puj¡ tylkomi�dzy stanem S2 a S1 oraz mi�dzy stanem S3 a S1. Dla obywdu par stanów warunekTD2 jest speªniony, poniewa» istniej¡ ±
ie»ki (S2−l2−S1 i S3−l4−S1), do który
h nie na-le»¡ inne stany (wi�
 ostatnia 
z�±¢ warunku jest speªniona). Zatem: S1

td2
→ S2 i S1

td2
→ S3.Natomiast warunek TD1 jest speªniony dla stanu S2, wi�
 dla ka»dy z pozostaªy
h sta-nów pro
esu Nadaw
y zale»y od stanu S2. Wszystkie zale»no±
i 
zasowe przedstawiono narysunku 5.7. 79
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5.1.4 Zale»no±¢ od syn
hroniza
jiZauwa»my, »e pro
es mo»e pozostawa¢ w stanie q2, je»eli nie jest speªniony »aden z dozorówtranzy
ji wy
hodz¡
y
h z tego stanu (zale»no±¢ typu CD1), ale tak»e wtedy, gdy jedna ztranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu q2 jest syn
hroni
zna (i inny pro
es nie mo»e wykona¢tranzy
ji o tej samej etykie
ie). Wystar
zy, aby jedna z tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu q2byªa syn
hroni
zna, aby pro
es pozostawaª w stanie q2, poniewa» pozostaªe tranzy
je mog¡w danej 
hwili nie by¢ mo»liwe do wykonania.De�ni
ja 5.10 (Zale»no±¢ od sy
hroniza
ji) Powiemy, »e stan q1 ∈ Qi zale»y od stanu
q2 ∈ Qi (q2 6= q1), gdzie 1 ≤ i ≤ n, i jest to zale»no±¢ od syn
hroniza
ji (
o ozna
zamy
q1

sd
−→ q2), je»eli stan q1 jest osi¡galny ze stanu q2 i za
hodzi nast�puj¡
y warunek:SD ∃t∈out(q2) synch(t) = true.Przykªad 5.11 W przykªadzie zmieniaj¡
ego si� bitu nie ma zale»no±
i od syn
hroniza
ji,poniewa» jest on w peªni asyn
hroni
zny, 
zyli »adna wyst�puj¡
a w nim tranzy
ja nie jestsyn
hroni
zna. Dlatego zale»no±¢ od syn
hroniza
ji poka»emy w syn
hroni
znym protokoleFis
hera wzajemnego wyklu
zania (rozdz. 3.4.2). W tym przykªadzie z kolei w ka»dym zpro
esów wszystkie tranzy
je s¡ sy
hroni
zne i ka»dy stan jest osi¡galny z ka»dego innegostanu, dlatego wszystkie stany danego pro
esu zale»¡ od siebie nawzajem.Zale»no±¢ stanówNie
h d

−→ b�dzie sum¡ rela
ji zale»no±
i przepªywu sterowania, syn
hroniza
ji i 
zasowej.Powiemy, »e stan kontrolny q1 ∈ Qi zale»y od stanu kontrolnego q2 ∈ Qi, gdzie 1 ≤ i ≤ n (
oozna
zamy q1 d
−→ q2), je»eli q1 cd

−→ q2 lub q1 td
−→ q2 lub q1 sd

−→ q2. Przez (
d

−→)∗ b�dziemyozna
za¢ domkni�
ie prze
hodnie rela
ji (
d

−→).5.2 Zredukowany programDo tej pory pokazali±my jakiego rodzaju zale»no±
i wyst�puj¡ w programie. W nast�p-nej 
z�±
i b�dziemy korzysta¢ z wprowadzony
h zale»no±
i do ustalenia, które fragmentyprogramu maj¡ wpªyw na prawdziwo±¢ wery�kowany
h wªasno±
i i przedstawimy metod�reduk
ji programów w j�zyku bazowym. Metoda reduk
ji zale»y od formuªy logi
znej wyra-»aj¡
ej wªasno±¢, której prawdziwo±¢ 
h
emy sprawdzi¢, a dokªadniej � od zbioru zmien-ny
h zdaniowy
h, które w
hodz¡ w skªad formuªy. Punktem wyj±
iowym jest ustaleniepo
z¡tkowy
h zbiorów opera
ji i stanów kontrolny
h, od który
h bezpo±rednio zale»¡ war-to±
i zmienny
h zdaniowy
h z formuªy, 
zyli tak zwanego kryterium 
i�
ia (ang. sli
ing
riterion) [Tip95℄. Opera
je, etykiety i stany kontrolne, od który
h zale»¡ (bezpo±redniolub po±rednio) warto±
i zmienny
h zdaniowy
h z formuªy b�dziemy nazywa¢ istotnymi.Wszystkie istotne opera
je i stany kontrolne b�d¡ w
hodzi¢ w skªad pro
esów zredukowa-nego programu. 81



Zmienne, bufory i stany obserwowanePrzypu±¢my, »e 
h
emy sprawdzi¢ prawdziwo±¢ formuªy ϕ dla programu P . Nie
h PVϕ ⊆
PV ozna
za zbiór zmienny
h zdaniowy
h wyst�puj¡
y
h w formule ϕ. Nie
h statesi(PVϕ) =
{q ∈ Qi | pi.q ∈ PVϕ} b�dzie zbiorem obserwowany
h stanów kontrolny
h i-tego pro
esu,
zyli stanów kontrolny
h tego pro
esu, które wyst�puj¡ w de�ni
ja
h zmienny
h zdaniowy
hformuªy ϕ. Nie
h równie» vars(PVϕ) = {y ∈ vars(e1) ∪ vars(e2) | pe1 ∼ e2 ∈ PVϕ} ∪ {b ∈
B | pempty(b) ∈ PVϕ} b�dzie zbiorem obserwowany
h zmienny
h i buforów, 
zyli zmienny
hi buforów wyst�puj¡
y
h w wyra»enia
h de�niuj¡
y
h zmienne zdaniowe z formuªy ϕ.5.2.1 Kryterium 
i�
iaDe�ni
ja 5.12 (Kryterium 
i�
ia) Kryterium 
i�
ia dla programu P = (V,B, {Pi | 1 ≤
i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q

0
i ,Γi, Ti) i zbioru zmienny
h zdaniowy
h PVϕ stanowi¡: zbióropera
ji A0 ⊆ Ops i zbiory stanów kontrolny
h R0

i ⊆ Qi dla 1 ≤ i ≤ n, zde�niowanenast�puj¡
o:
• A0 = {a ∈ Ops | def(a) ∩ vars(PVϕ) 6= ∅}

• R0
i = statesi(PVϕ)W skªad kryterium 
i�
ia dla opera
ji w
hodz¡ opera
je de�niuj¡
e zmienne i bufory obser-wowane. Natomiast kryterium 
i�
ia dla stanów kontrolny
h okre±laj¡ stany obserwowane.Zauwa»my, »e kryterium 
i�
ia zale»y od zbioru zmienny
h zdaniowy
h, a nie od konkret-nej formuªy, 
o ozna
za, »e mo»e by¢ de�niowane tak samo dla wielu formuª zbudowany
hze zmienny
h zdaniowy
h nale»¡
y
h do tego zbioru.Przykªad 5.13 Przypu±¢my, »e dla protokoªu zmieniaj¡
ego si� bitu 
h
emy sprawdzi¢prawdziwo±¢ formuªy ϕ = AG((p1.S1 ∧ p2.R1 ∧ psbit=0) ⇒ rprbit=0) (opisanej w rozdz.3.4.3). Zgodnie z de�ni
j¡ kryterium 
i�
ia, zbiór A0 zawiera opera
je de�niuj¡
e zmienne

sbit i rbit: sbit := 1 − sbit z tranzy
ji l5 i rbit := 1 − rbit z tranzy
ji l11. Natomiastzbiory R0
i skªadaj¡ si� ze stanów po
z¡tkowy
h Nadaw
y i Odbior
y (które wyst�puj¡ wde�ni
ja
h zmienny
h zdaniowy
h formuªy ϕ): R0

1 = {S1} i R0
2 = {R1}. Natomiast zbiór

R0
3 (dla pro
esu Bufora) jest pusty.5.2.2 Istotne opera
jeAlgorytm 1 przedstawia sposób obli
zania istotny
h opera
ji. Zbiory Ri, R′

i i R′′
i zawieraj¡stany kontrolne, zbiory L i L′ � etykiety, a zbiory A, A′ i A′′ � opera
je. Po
z¡tkowo,w zbiorze Ri znajduj¡ si� obserwowane stany pro
esu i-tego, a zbiory R′

i s¡ puste (zbiory
R′′
i s¡ pomo
ni
ze i sªu»¡ do prze
howywania wyników 
z�±
iowy
h). Zbiór A zawiera napo
zatku opera
je de�niuj¡
e zmienne i bufory obserwowane, a zbiór A′ jest pusty. Zbiory

L i L′ s¡ po
z¡tkowo puste.W 
zasie dziaªania algorytmu zbiory R′
i zawieraj¡ zbiory obli
zone w poprzednim kroku,
zyli w poprzednim obro
ie gªównej p�tli while i sªu»¡ do porównania z nowo obli
zonymizbiorami R′

i. Analogi
znie dla zbiorów A i A′, które zawieraj¡ opera
je istotne obli
zone dotej pory oraz L i L′, które zawieraj¡ istotne etykiety (syn
hronizuj¡
e) obli
zone do tej pory.W ka»dym obro
ie p�tli do zbiorów Ri dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n dodane s¡ stany, z który
h82



Algorytm 1 Algorytm obli
zania istotny
h opera
ji1: A = A0; L = ∅; A′ = ∅; L′ = ∅;2: for i = 1 to n do3: Ri = R0
i ; R

′
i = ∅;4: end for5: while ∃i∈{1,...,n} (Ri 6= R′

i) ∨ (A 6= A′) ∨ (L 6= L′) do6: for i = 1 to n do7: R′
i = Ri;8: R′′
i = Ri ∪ {q ∈ Q | ∃t∈out(q) label(t) ∈ L ∨ (opers(t) ∩A 6= ∅)};9: Ri = R′′

i ∪ {q ∈ Q | ∃q′∈R′′

i
q′ (

d
−→)∗ q};10: end for11: A′ = A; L′ = L;12: A′′ = A ∪

⋃n
i=1{guards(q) | ∃q′∈Ri

q′(
d

−→)∗q ∨ ∃t∈out(q) opers(t) ∩A 6= ∅};13: A = A′′ ∪ {a ∈ Ops | ∃a′∈A′′ a′ (
dd
−→)∗ a};14: L = L′ ∪

⋃n
i=1{l ∈ Γ | |Γ(l)| > 1 ∧ ∃q∈Ri

∃t∈out(q) l = label(t)};15: end while16: Aϕ = A;wy
hodz¡ tranzy
je z istotn¡ etykiet¡ lub takie, w który
h wyst�puj¡ istotne opera
je orazte wszystkie stany, od który
h zale»¡ stany obli
zone do tej pory (domkni�
ie prze
hodnierela
ji zale»no±
i stanów). Podobnie, zbiór opera
ji zostaje (ewentualnie) powi�kszony owszystkie dozory tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanów: od który
h zale»¡ stany nale»¡
e do Rilub z który
h wy
hodz¡ tranzy
je posiadaj¡
e istotne ak
je obli
zone do tej pory. Nast�pniedo zbioru A dodajemy te wszystkie opera
je, od który
h zale»¡ opera
je istotne obli
zone dotej pory (domkni�
ie prze
hodnie rela
ji zale»no±
i dany
h). Wresz
ie do zbioru L dodajemyetykiety syn
hronizuj¡
e wy
hodz¡
e ze stanów nale»¡
y
h do zbiorów Ri.Wykonanie algorytmu ko«
zy si�, gdy w ostatnim kroku do »adnego ze zbiorów Ri, Aani L nie dodano nowy
h elementów. Po zako«
zeniu dziaªania zbiór A zawiera wszystkieistotne opera
je programu, a zbiór L � wszystkie etykiety, które s¡ istotne dla dziaªaniaprogramu.Przykªad 5.14 Prze±led¹my dziaªanie algorytmu 1 na przykªadzie protokoªu zmieniaj¡-
ego si� bitu (punkt 3.4.3). Zauwa»my, »e zbiór L b�dzie zawsze pusty, poniewa» w protokolenie wyst�puj¡ tranzy
je syn
hroni
zne. Po
z¡tkowo zbiór A zawiera opera
je sbit := 1−sbitz tranzy
ji l5 i rbit := 1 − rbit z tranzy
ji l11, R0
1 = {S1}, R0

2 = {R1} i R0
3 = ∅ (kryterium
i�
ia).W pierwszym kroku (w pierwszym obro
ie gªównej p�tli) do zbioru R1 dodajemy stan

S3 (wiersz 8: jedna z tranzy
ji wy
hodz¡
y
h z tego stanu zawiera opera
je z A) i stan
S2 (wiersz 9: S1

td2
−→ S2), a do zbioru R2 dodajemy stan R2 (wiersz 8: tranzy
ja l11wy
hodz¡
a z tego stanu zawiera opera
je z A). Zbiór R3 nie zmienia si�. Nast�pnie(wiersz 12) do zbioru A dodajemy dozory tranzy
ji: l1 (S2

cd1
−→ S1), l2 i l3 (S1

td2
−→ S2),

l4 i l5 (S1
td2
−→ S3), l9 (R2

cd1
−→ R1), l10 i l11 (tranzy
ja l11 wy
hodz¡
a ze stanu R2zawiera opera
je z A). Teraz kolej na zale»no±¢ dany
h (wiersz 13). Do zbioru A doª¡
zamy83



opera
je: csbd := csbd+ 1 z tranzy
ji l1 (zale»y od niej dozór tranzy
ji l1), get(bsa, sack)z tranzy
ji l3 (zale»y od niej dozór tranzy
ji l4), cbsa := cbsa− 1 z tranzy
ji l3 (zale»y odniej dozór tranzy
ji l3), get(brb, rack) z tranzy
ji l9 (zale»y od niej dozór tranzy
ji l10),
cbrd := cbrd− 1 i crba := crba+1 z tranzy
ji l9 (zale»y od ni
h dozór tranzy
ji l3), itd. Wtym kroku do zbioru A (ze wzlg�du na zale»no±¢ dany
h DD3 i DD1 w pro
esie Bufora)zostan¡ dodane jesz
ze wszystkie pozostaªe opera
je de�niuj¡
e bufory: sbb, bsa, brb i rbaoraz zmienne: csbd, csba, cbrd i crba.W drugim obro
ie gªównej p�tli do zbioru R3 dodajemy stan B1 (wy
hodz¡
e z niegotranzy
je maj¡ istotne opera
je). Pozostaªe zbiory stanów nie zmieniaj¡ si�. Do zbioru
A dodajemy dozory wszystki
h tranzy
ji w pro
esie Bufora (tranzy
je te zawieraj¡ istotneopera
je). W trze
im obro
ie p�tli zawarto±¢ »adnego ze zbiorów Ri, A ani L nie ulegazmianie i algorytm si� ko«
zy. Jak widzimy opera
jami istotnymi s¡ wszystkie opera
jede�niuj¡
e bufory: sbb, bsa, brb i rba oraz zmienne: csbd, csba, cbrd i crba oraz sbit, rbit,
bbit, sack i rack. Opera
jami nieistotnymi s¡ wszystkie pozostaªe opera
je, 
zyli opera
jena zmienny
h sdata, rdata i bdata oraz na bufora
h sbd i brd.5.2.3 Istotne stany kontrolneTeraz szukamy stanów, które powinny znale¹¢ si� w zredukowanym pro
esie, 
zyli stanówistotny
h. Nie
h Tϕi = {t ∈ Ti | label(t) ∈ L∨(opers(t)∩Aϕ) 6= ∅} b�dzie zbiorem istotny
htranzy
ji (tranzy
ja jest istotna, je»eli ma istotne opera
je w swoim dozorze lub w ak
ji, atak»e wtedy, gdy jej etykieta jest istotna).Przez q1 d′

−→ q2 ozna
zmy, »e q1 cd2
−→ q2 lub q1

td
−→ q2, a przez (

d′

−→)∗ domkni�
ieprze
hodnie rela
ji (
d′

−→).Algorytm 2 Algorytm obli
zania istotny
h stanów1: for i = 1 to n do2: QOi = R0
i ∪ {q ∈ Qi | ∃t∈in(q) source(t) ∈ R0

i };3: QAi = {q ∈ Qi | ∃t∈in(q) t ∈ Tϕi };4: QUi = QOi ∪QAi ∪ {q ∈ Qi | ∃t∈out(q) target(t) ∈ QAi ∧ urgent(t)};5: QDi = {q ∈ Qi | ∃q′∈QU
i
q′ (

d′

−→)∗ q};6: QNi = QUi ∪QDi ∪ {q ∈ Qi | ∃t∈in(q) source(t) ∈ QDi };7: QRi = {q ∈ Qi | ∃q′∈QN
i
q =⇒ q′};8: Qϕi = QNi ∪ {q0i } ∪ {q ∈ Qi \QRi | ∃t∈in(q) source(t) ∈ QRi };9: end forGªówna zasada reduk
ji programu jest nast�puj¡
a: stany, który
h nie uznamy za istotneb�dziemy �skleja¢� z i
h poprzednikami (rekuren
yjnie). W stana
h, do który
h �przykle-imy� inne stany, pro
es b�dzie mógª przebywa¢ odpowiednio dªu»ej. Osi¡gniemy to przezodpowiedni¡ mody�ka
j� dozwolonego opó¹nienia tranzy
ji wy
hodz¡
y
h z taki
h stanów.Opó¹nienie taki
h tranzy
ji b�dzie równe sumie opó¹nie« na ±
ie»ka
h skªadaj¡
y
h si� znieistotny
h stanów.Budowanie zbiorów stanów istotny
h odbywa si� etapami (dla ka»dego pro
esu nieza-le»nie). W algorytmie 2 budujemy kolejno nast�puj¡
e zbiory:84



• QOi � stanami istotnymi s¡ o
zywi±
ie stany obserwowane. Doª¡
zenie nast�pnikówstanów obserwowany
h jest konie
zne, poniewa» nie 
h
emy uto»sami¢ (sklei¢) dwó
hstanów, z który
h jeden jest obserwowany, a drugi nie.
• QAi � istotne s¡ stany, do który
h w
hodz¡ istotne tranzy
je. Ponownie, nie mo»emysklei¢ dwó
h stanów, je»eli pomi�dzy tymi stanami istnieje istotna tranzy
ja.
• QUi � zawiera sum� obli
zony
h do tej pory zbiorów stanów oraz stany, z który
hwy
hodz¡ tranzy
je pilne w
hodz¡
e do stanów nale»¡
y
h do QAi . Taki
h stanów niemo»emy sklei¢ z i
h poprzednikami, poniewa» nie jest mo»liwe podanie opó¹nienia dlaistotnej tranzy
ji pilnej.
• QDi � stany, od który
h zale»¡ na mo
y zale»no±
i 
zasowej lub przepªywu stero-wania typu CD2 stany obli
zone do tej pory (nale»¡
e do QUi ). W zredukowanymprogramie musz¡ si� znale¹¢ wszystkie istotne �rozgaª�zienia� (tak»e ze wzgl�du na
zas). Zauwa»my, »e stany, dla który
h jest prawdziwy warunek CD1, nie s¡ istotne(istotne s¡ tylko dozory tranzy
ji wy
hodz¡
y
h z ty
h stanów).
• QNi � zawiera sum� obli
zony
h do tej pory zbiorów stanów oraz nast�pniki stanówz QDi , poniewa» 
h
emy za
howa¢ struktur� programu (CD2) oraz dokªadny 
zasprzebywania w stana
h, od który
h zale»¡ inne stany zgodnie z zale»no±
i¡ 
zasow¡.
• QRi � stany, z który
h s¡ osi¡galne stany z QNi (zbiór pomo
ni
zy, w prze
iwie«stwiedo pozostaªy
h zbiorów nie b�dzie zawieraª si� w 
aªo±
i w ostate
znym zbiorze stanówistotny
h).
• Qϕi � suma obli
zony
h do tej pory zbiorów stanów, stan po
z¡tkowy oraz stany,które nie nale»¡ do QRi i maj¡ poprzedniki w QRi (reprezentan
i stanów, z który
h nies¡ osi¡galne inne stany istotne).Przykªad 5.15 Poka»emy jak budujemy zbiór stanów istotny
h dla pro
esu Nadaw
y wprotokole zmieniaj¡
ego si� bitu. Zbiór QO1 skªada si� ze stanu S1 (obserwowanego) i S2(nast�pnika S1). Do zbioru QA1 nale»¡ stany S1, S2, S3 i S4 (tranzy
je w
hodz¡
e do ty
hstanów s¡ istotne), a zbiór QU1 jest równy zbiorowi QA1 . Zbiór QD1 skªada si� ze stanów

S2 i S3 (zale»y od ni
h na przykªad stan S1), a QN1 � ze stanów S1, S3 i S4 (nast�pnikistanów z QD1 ). Wresz
ie QR1 = Q1 i Qϕ1 = {S1, S2, S3, S4}.Zªo»ono±¢ algorytmuZbadajmy teraz zªo»ono±¢ przedstawionego algorytmu reduk
ji. Dla dwó
h opera
ji a1 ∈ Tii a2 ∈ Tj 
zas sprawdzenia, 
zy mi�dzy a1 a a2 istnieje zale»no±¢ dany
h, jest liniowywzgl�dem li
zby opera
ji |A|, stanów kontrolny
h |Q| i tranzy
ji |T |. Istotnie, warunek
def(a2)∩use(a1) 6= ∅ i DD3 sprawdzamy w 
zasie staªym. Sprawdzenie warunkuDD1 jestliniowe wzgl�dem li
zby opera
ji. Natomiast warunekDD2 wymaga znalezienia wszystki
h±
ie»ek pomi�dzy danymi dwoma stanami. W tym 
elu wykorzystujemy algorytm przeszu-kiwania grafu wgª¡b (DFS) o zªo»ono±
i O(|Qi| + |Ti|) [CLRS01℄, gdzie i jest numerempro
esu, do którego nale»¡ opera
je a1 i a2. 85



W obe
nej implementa
ji zale»no±¢ przepªywu sterowania typu CD1 mi�dzy dwomastanami q1 i q2 pro
esu Pi obli
zamy w nast�puj¡
y sposób. Przyjmujemy, »e stan q1 niezale»y od stanu q2, je»eli (1) istnieje tranzy
ja t ∈ out(q2) taka, »e guard(t) = true lub (2)ze stanu q2 wy
hodz¡ dokªadnie dwie tranzy
je t1 i t2 takie, »e guard(t1) = ¬guard(t2)(
zyli jest to odpowiednik instruk
ji if-then-else). W pozostaªy
h przypadka
h uznajemy,»e stan q1 zale»y od stanu q2. Zbadanie takiego warunku jest realizowane w 
zasie staªym.Natomiast zale»no±¢ typu CD2 sprawdzamy w 
zasie O((|Qi|+ |Ti|)2) (ponownie wykorzy-stujemy algorytm DFS do sprawdzenia, 
zy istnieje maksymalna ±
ie»ka ze stanu q2, któranie prze
hodzi przez stan q1 oraz do sprawdzenia warunku prze
iwnego dla wszystki
h sta-nów nale»¡
y
h do ±
ie»ek z q2 do q1). Koszt zbadania zªo»ono±
i 
zasowej dla dwó
h stanówjest taki sam jak koszt zbadania zale»no±
i przepªywu sterowania, natomiast sprawdzeniezale»no±
i od sy
hroniza
ji wykonujemy w 
zasie staªym.Po
z¡tkowo, dla ka»dej opera
ji a ∈ A obli
zamy zbiory vars(a), def(a) i use(a), atak»e ma
ierze osi¡galno±
i stanów kontrolny
h dla ka»dego z pro
esów. Koszt konstruk
jima
ierzy dla i-tego pro
esu jest ograni
zony z przez (|Qi|+ |Ti|)×|Qi|2. W algorytmie 1, 
onajwy»ej raz wstawiamy ka»d¡ opera
j� do zbioru A, a wi�
 dla ka»dej opera
ji 
o najwy»ejraz sprawdzamy, od który
h z pozostaªy
h opera
ji ona zale»y. Podobnie jest dla stanówkontrolny
h. Zatem ª¡
zny koszt badania zale»no±
i mi�dzy opera
jami wynosi O((|Q| +
|T |+ |A|) × |A|2), a mi�dzy stanami O((|Q| + |T |)2 × |Q|2). Koszt wykonania algorytmu 2mo»emy zaniedba¢, poniewa» wykorzystujemy w nim informa
je o zale»no±
ia
h obli
zone walgorytmie 1. St¡d otrzymujemy, »e 
zas obli
zania istotny
h opera
ji i stanów kontrolny
hjest wielomianowy wzgl�dem ª¡
znej li
zby opera
ji, tranzy
ji i stanów kontrolny
h.5.2.4 Zredukowany programAk
je i dozory zredukowane do opera
ji istotny
hDla tranzy
ji t ∈ T ak
j� tranzy
ji zredukowan¡ do istotny
h opera
ji de�niujemy jako:

action(t)|Aϕ = a1a2 . . . ak,gdzie aj ∈ opers(action(t))∩Aϕ dla ka»dego j = 1, . . . , k przy 
zym kolejno±¢ wyst�powaniaopera
ji aj jest taka sama jak w ak
ji action(t). Dozór tranzy
ji zredukowany do istotny
hopera
ji de�niujemy nast�puj¡
o:
guard(t)|Aϕ =

{

guard(t) je»eli opers(guard(t)) ∈ Aϕ

true w prze
iwnym przypadku.�
ie»ki niewido
znePowiemy, »e ±
ie»ka q1t1q2t2 . . . qm ze stanu q1 ∈ Qi do stanu qm ∈ Qi jest niewido
zna,je»eli m > 2 i qj ∈ Qi \ Q
ϕ
i dla ka»dego 1 ≤ j ≤ m − 1 lub m = 2 i q2 ∈ Qi \ Q

ϕ
i , 
zyliwszystkie stany nale»¡
e do niewido
znej ±
ie»ki s¡ nieistotne i 
o najmniej jeden stan ró»nyod q1 i qm nale»y do ±
ie»ki lub ±
ie»ka skªada si� z jednej tranzy
ji, której stan do
elowyjest nieistotny. Przez q1 inv

=⇒ qm ozna
zamy, »e istnieje niewido
zna ±
ie»ka ze stanu q1 dostanu qm. 86



Wªasno±¢ 5.16 Nie
h q, q′ ∈ Qϕi . Je»eli q inv
=⇒ q′, to dla ka»dego stanu q′′ nale»¡
ego do

(Π(q, q′)) \ {q′} ka»da maksymalna ±
ie»ka z q′′ prze
hodzi przez q′. Ponadto, je»eli dlastanu q ∈ Qϕi istnieje stan q′ ∈ Qϕi taki, »e q inv
=⇒ q′, to jest on dokªadnie jeden.Dowód:W algorytmie 2 (wiersz 6) do zbioru stanów istotny
h dodajemy wszystkie nast�pnikistanów, od który
h zale»¡ zgodnie z warunkiem CD2 inne stany istotne. Zauwa»my, »eskoro ze stanu q istnieje niewido
zna ±
ie»ka do stanu q′ dla q, q′ ∈ Qϕi , to do tej ±
ie»kinale»y 
o najmniej jeden stan nieistotny. Zatem 
o najmniej jeden nast�pnik q jest nie-istotny, z 
zego wynika, »e nie ma zale»no±
i typu CD2 mi�dzy »adnym stanem istotnym,a stanem q. W sz
zególno±
i nieprawda, »e q′ cd2

−→ q. Wobe
 tego 
o najmniej jeden zwarunków de�ni
ji zale»no±
i CD2 nie jest speªniony dla stanów q′ i q, a wi�
 za
hodzi:(1) ka»da maksymalna ±
ie»ka z q prze
hodzi przez q′ lub (2) nie istnieje ±
ie»ka π z q do
q′ taka, »e ka»da maksymalna ±
ie»ka z ka»dego stanu nale»¡
ego do ±
ie»ki π prze
hodziprzez stan q′.

π’

q q’q’’ πPrzypu±¢my, »e za
hodzi warunek (2). Zatem na ka»dej ±
ie»
e z q do q′ istnieje stan, zktórego istnieje maksymalna ±
ie»ka nie prze
hodz¡
a przez q′. Na mo
y zaªo»enia istniejeniewido
zna ±
ie»ka π z q do q′. Wobe
 tego istnieje stan q′′ nale»¡
y do ±
ie»ki π (skoro q′′nale»y do niewido
znej ±
ie»ki, to nie jest istotny), z którego istnieje maksymalna ±
ie»kanie prze
hodz¡
a przez q′. Je»eli na ±
ie»
e π jest wi�
ej stanów speªniaj¡
y
h powy»szywarunek, to nie
h q′′ b�dzie stanem �najbli»szym� q′, 
zyli takim, z którego istnieje ±
ie»ka
π′ do stanu q′ taka, »e ka»da maksymalna ±
ie»ka z ka»dego stanu nale»¡
ego do ±
ie»ki π′prze
hodzi przez stan q′. Zauwa»my jednak, »e na mo
y warunku CD2 stan q′ zale»y odstanu q′′, 
o jest sprze
zne z tym, »e q′′ jest nieistotny.Skoro warunek (2) nie jest speªniony, to za
hodzi warunek (1), 
zyli ka»da maksymalna±
ie»ka z q prze
hodzi przez q′. Nie
h q′′ b�dzie dowolnym stanem nale»¡
ym do dowolnej±
ie»ki z q do q′. Z tego, »e q′′ jest nieistotny otrzymujemy, »e nieprawda, »e q′ cd2

−→ q′′,z 
zego jak wªa±nie pokazali±my wynika, »e ka»da maksymalna ±
ie»ka z q′′ prze
hodziprzez q′.Przypu±¢my teraz, »e dla stanu q ∈ Qϕi istniej¡ dwa stany q1, q2 ∈ Qϕi takie, »e q1 6= q2,
q
inv
=⇒ q1 i q inv

=⇒ q2.
q

q

1

2

q 87



Je»eli tak, to zgodnie z powy»szym ka»da maksymalna ±
ie»ka z q prze
hodzi przez q1i jedno
ze±nie ka»da maksymalna ±
ie»ka z q prze
hodzi przez q2. Po za tym, skoro q1, q2 ∈
Qϕi , to q1 nie nale»y do niewido
znej ±
ie»ki z q do q2 i symetry
znie, q2 nie nale»y doniewido
znej ±
ie»ki z q do q1. Wobe
 tego istnieje 
ykl zawieraj¡
y stany q1 i q2, doktórego nie nale»y stan q. Obydwa stany q1 i q2 s¡ stanami wej±
iowymi tego 
yklu. Namo
y wªasno±
i 3.3 otrzymujemy sprze
zno±¢ z tym, »e program jest strukturalny (def.3.2). ⊓⊔Opó¹nienie dla zbioru ±
ie»ekOpó¹nienie dla zbioru ±
ie»ek ze stanu q do stanu q′ de�niujemy nast�puj¡
o:
delay(Π(q, q′)) = 〈d1, d2〉, gdzie:

• d1 = minπ∈Π(q,q′) (lower_bound(π)),
• d2 = maxπ∈Π(q,q′) (upper_bound(π)),
• 〈 =







”(” je»eli dla wszystki
h π ∈ Π(q, q′) taki
h, »e lower_bound(π) = d1,lower_bound_sign(π) = ”(”,
”[” w prze
iwnym przypadku.

• 〉 =







”)” je»eli dla wszystki
h π ∈ Π(q, q′) taki
h, »e upper_bound(π) = d2,upper_bound_sign(π) = ”)”,
”]” w prze
iwnym przypadku.Wªasno±¢ 5.17 Nie
h q, q′ ∈ Qϕi . Je»eli q inv

=⇒ q′, to delay(Π(q, q′)) = delay(π) dladowolnej ±
ie»ki π ∈ Π(q, q′).Dowód:W algorytmie 2 (wiersz 6) do zbioru stanów istotny
h dodajemy równie» wszystkie nast�p-niki stanów, od który
h zale»¡ zgodnie z zale»no±
i¡ 
zasow¡ inne stany istotne. Skoro zestanu q istnieje niewido
zna ±
ie»ka do stanu q′ dla q, q′ ∈ Qϕi , to do tej ±
ie»ki nale»y 
onajmniej jeden stan nieistotny. Zatem 
o najmniej jeden nast�pnik q jest nieistotny, z 
zegowynika, »e nie ma zale»no±
i 
zasowej mi�dzy »adnym stanem istotnym, a stanem q. Wsz
zególno±
i nieprawda, »e q′ td2
−→ q. Wobe
 tego 
o najmniej jeden z warunków de�ni
jizale»no±
i TD2 nie jest speªniony dla stanów q′ i q, a wi�
: (1) opó¹nienia na wszystki
h±
ie»ka
h ze stanu q do q′ s¡ równe lub (2) nie istnieje ±
ie»ka z q do q′ taka, »e dla ka»degostanu q′′ 6= q nale»¡
ego do tej ±
ie»ki za
hodzi ∀π,π′∈Π(q′′,q′) delay(π) = delay(π′).

π

π’

q q’q’’Przypu±¢my, »e za
hodzi warunek (2). Zatem na ka»dej ±
ie»
e z q do q′ istnieje stan q′′taki, »e istniej¡ dwie ±
ie»ki π i π′ z q′′ do q′ takie, »e delay(π) 6= delay(π′). Na mo
y88



zaªo»enia istnieje niewido
zna ±
ie»ka z q do q′. Wobe
 tego istnieje stan q′′ nale»¡
y do tej±
ie»ki speªniaj¡
y powy»szy warunek. Je»eli na niewido
znej ±
ie»
e z q do q′ jest wi�
ejstanów speªniaj¡
y
h ten warunek, to nie
h q′′ b�dzie stanem �najbli»szym� q′. Zauwa»myjednak, »e na mo
y warunku TD2 stan q′ zale»y od stanu q′′, 
o jest sprze
zne z tym, »e
q′′ jest nieistotny.Skoro warunek (2) nie jest speªniony, to za
hodzi warunek (1), 
o nale»aªo pokaza¢.

⊓⊔Wªasno±¢ 5.18 Je»eli q, q′ ∈ Qϕi i q inv
=⇒ q′, to opó¹nienie delay(Π(q, q′)) jest znane.Dowód:Przypomnijmy, »e warto±
i opó¹nienia na ±
ie»
e nie s¡ znane tylko wtedy, gdy do ±
ie»kinale»y pilna tranzy
ja t, dla której nie jest speªniony 
o najmniej jeden z warunków:(1) (

∨

t′∈out(source(t)) guard(t
′)) = true(2) ∀t′∈out(source(t)) (synch(t′) = false ∧ (urgent(t′) = true ∨ delay(t′) = [0, 0]))Zgodnie z algorytmem 2 (wiersz 4) wszystkie stany, z który
h wy
hodz¡ tranzy
je pilnew
hodz¡
e do stanów istotny
h s¡ dodane do zbioru stanów istotny
h. Zatem nie istniejeniewido
zna ±
ie»ka, której ostatnia tranzy
ja jest pilna.Poka»emy nie wprost, »e dla ka»dej tranzy
ji pilnej t ∈ trans(Π(q, q′)) \ in(q′) warunki(1) i (2) s¡ speªnione. Przypu±¢my prze
iwnie, »e istnieje pilna tranzy
ja t, której opó¹nienienie jest znane. Powiedzmy, »e nie jest speªniony warunek (1). Nie
h q′′ b�dzie stanem¹ródªowym tranzy
ji t. Skoro t nale»y do niewido
znej ±
ie»ki i nie jest jej ostatni¡ tranzy
j¡,wi�
 dozór tranzyji t nie jest istotny, a zatem nie ma zale»no±
i typu CD1 »adnego stanuistotnego od stanu q′′, 
o jest sprze
zne z tym, »e nie jest speªniony warunek (1).Przypu±¢my z kolei, »e nie jest speªniony warunek (2). Z konstruk
ji zbioru stanówistotny
h (wiersz 3) wynika, »e »adna z tranzy
ji nale»¡
y
h do trans(Π(q, q′)) \ in(q′) niejest syn
hroni
zna. Skoro warunek (2) nie jest speªniony, to istnieje tranzy
ja t′ ∈ out(q′′),która nie jest pilna i której opó¹nienie jest ró»ne od [0, 0].

q q’’
t

t ’

q’Nast�pnie, z wªasno±
i 5.16 otrzymujemy, »e ka»da maksymalna ±
ie»ka z q′′ prze
hodziprzez q′ oraz (je»eli q′′ = q, to z wªasno±
i 5.17, a je»eli q′′ 6= q, to z warunku TD2) »ewszystkie ±
ie»ki z q′′ do q′ maj¡ równe opó¹nienia, a poniewa» przyj�li±my, »e tranzy
ja
t ma nieznane opó¹nienie, to w takim razie na wszystki
h ±
ie»ka
h z target(t′) do q′opó¹nienie jest nieznane. Powtarzaj¡
 
aªe rozumowanie dla kolejny
h tranzy
ji na ±
ie»
ez q′′ do q′ otrzymujemy w ko«
u, »e istnieje tranzy
ja w
hodz¡
a do stanu q′, która nie jestpilna i jej opó¹nienie jest ró»ne od [0, 0]. W takim razie istnieje ±
ie»ka z q′′ do q′ na której»adna tranzy
ja nie jest pilna, a wi�
 opó¹nienie tej ±
ie»ki jest znane, a wi�
 do
hodzimydo sprze
zno±
i. ⊓⊔89



De�ni
ja 5.19 (Zredukowany pro
es) Dla pro
esu Pi = (idi, Qi, q
0
i ,Γi, Ti), gdzie 1 ≤

i ≤ n, i zbioru zmienny
h zdaniowy
h PVϕ zredukowany pro
es P ′
i = (idi, Q

′
i, q

0
i

′
,Γ′

i, T
′
i )budujemy w nast�puj¡
y sposób:1. idi′ = idi,2. Qi′ = Qϕi ,3. q0i ′ = q0i ,4. Dla ka»dej pary stanów q ∈ Qϕi ∩QRi i q′ ∈ Qϕi mamy dwa przypadki:(a) je»eli q inv

=⇒ q′, to dla ka»dej tranzy
ji t ∈ in(q′) takiej, »e t ∈ Tϕi , a je»elinie ma takiej tranzy
ji, to dla jednej, dowolnie wybranej tranzy
ji t ∈ in(q′)konstruujemy tranzy
j� t′ ∈ T ′
i w nast�puj¡
y sposób:

• source(t′) = q,
• target(t′) = q′,
• guard(t′) = guard(t)|Aϕ ,
• action(t′) = action(t)|Aϕ ,
• delay(t′) = delay(Π(q, q′)),
• urgent(t′) = false,
• label(t′) = label(t).(b) je»eli q′ jest nast�pnikiem stanu q, to dla ka»dej tranzy
ji t ∈ out(q) ∩ in(q′)konstruujemy tranzy
j� t′ ∈ T ′

i w nast�puj¡
y sposób:
• source(t′) = q,
• target(t′) = q′,
• guard(t′) = guard(t)|Aϕ ,
• action(t′) = action(t)|Aϕ ,
• delay(t′) = delay(t),
• urgent(t′) = urgent(t),
• label(t′) = label(t).5. Γi

′ =
⋃

t′∈T ′

i
label(t′).Powy»sza de�ni
ja jest poprawna (opó¹nienie ka»dej tranzy
ji jest dobrze zde�niowane)na mo
y wªasno±
i 5.18. W skªad zredukowanego programu w
hodz¡ te i tylko te zmiennei bufory z oryginalnego programu, które wyst�puj¡ w istotny
h opera
ja
h.De�ni
ja 5.20 (Zredukowany program) Dla strukturalnego programu P = (V,B, {Pi |

1 ≤ i ≤ n}), warto±
iowania po
z¡tkowego v0 : V ∪B → Ω i zbioru zmienny
h zdaniowy
h
PVϕ konstruujemy zredukownany program P ′ = (V ′, B′, {P ′

i | 1 ≤ i ≤ n}) i warto±
iowaniepo
z¡tkowe v0′ : V ′ ∪B′ → Ω w nast�puj¡
y sposób:1. V ′ = V ∩
⋃

a∈Aϕ vars(a), 90



2. B′ = B ∩
⋃

a∈Aϕ vars(a),3. P ′
i jest zredukowanym pro
esem Pi,4. v0′ = v0|(V ′∪B′).Przykªad 5.21 W zredukownanym programie zmieniaj¡
ego si� bitu (rys. 5.8) zbiorystanów posz
zególny
h pro
esów zawieraj¡ wyª¡
znie stany istotne. W pro
esie Nadaw
ytranzy
j� ze stanu S1 do stanu S2 budujemy zgodnie z konstruk
j¡ opisan¡ w punk
ie(b) def. 5.19 dla tranzy
ji l1. Podobnie dla stanów: S2 i S1 (tranzy
ja l2), S2 i S3(tranzy
ja l3), S3 i S1 (tranzy
ja l4), S3 i S1 (tranzy
ja l5). Natomiast ze stanu S4 dostanu S1 istnieje niewido
zna ±
ie»ka. Dlatego tranzy
j� t′ mi�dzy tymi stanami budujemyjak opisano w punk
ie (a) def. 5.19 dla tranzy
ji l8 (dozór tranzy
ji t′ jest równy true,ak
ja jest pustym 
i¡giem opera
ji, atrybut pilno±
i nie jest ustawiony, etykiet¡ jest l8, aopó¹nienie jest równe opó¹nieniu na ±
ie»ka
h ze stanu S4 do stanu S1, 
zyli [L,U +D)).Struktura pro
esów (
zyli stany i tranzy
je mi�dzy nimi) Odbior
y i Bufora nie zmieniasi�. Wszystkie tranzy
je w zredukowanym programie zawieraj¡ tylko istotne opera
je, 
zylinie zawieraj¡ opera
ji na na zmienny
h sdata, rdata i bdata, ani na bufora
h sbd i brd.Zbiór zmienny
h zredukowanego programu V ′ jest równy V \ {sdata, rdata, bdata}, a zbiórbuforów B′ = B \ {sbd, brd}.5.3 Poprawno±¢Nie
h PVϕ b�dzie zbiorem zmienny
h zdaniowy
h pewnej formuªy logi
znej ϕ. Nie
h

P = (V,B, {Pi |1 ≤ i ≤ n}), gdzie Pi = (idi, Qi, q
0
i ,Γi, Ti), b�dzie dowolnym strukturalnymprogramem, a v0 : V ∪ B → Ω � po
z¡tkowym warto±
iowaniem zmienny
h i buforów.Nie
h P ′ = (V ′, B′, {P ′

i | 1 ≤ i ≤ n}), gdzie P ′
i = (id′i, Q

′
i, q

0
i

′
,Γ′

i, T
′
i ), b�dzie zredukowanymprogramem a v0′ : V ′ ∪B′ → Ω � warto±
iowaniem po
z¡tkowym, skonstruowanymi zgod-nie z de�ni
j¡ 5.20 dla programu P i zbioru zmienny
h zdaniowy
h PVϕ. Ponadto, nie
h

TS = (S, s0,Γ,−→) i TS′ = (S′, s0
′
,Γ′,−→′) b�d¡ etykietowanymi systemami tranzy
yj-nymi odpowiednio dla programu P i warto±
iowania po
z¡tkowego v0 oraz dla programu

P ′ i warto±
iowania po
z¡tkowego v0′ oraz nie
h V i V ′ b�d¡ funk
jami warto±
iuj¡
ymitakimi, »e V : TS → 2PVϕ i V ′ : TS ′ → 2PVϕ .Przedstawimy teraz gªówne twierdzenie rozdziaªu mówi¡
e o tym, »e dana wªasno±¢wyra»ona jako formuªa logiki CTL∗
−X jest prawdziwa dla programu P wtedy i tylko wtedy,gdy jest prawdziwa dla zredukowanego programu P ′.Twierdzenie 5.22 Nie
h ϕ b�dzie formuª¡ CTL∗

−X nad zbiorem zmienny
h zdaniowy
h
PVϕ. Nie
h M = (TS,V) i M′ = (TS′,V ′) b�d¡ dwoma modelami. Wtedy za
hodzi:

M, s0 |= ϕ⇔ M′, s0
′
|= ϕ.Aby udowodni¢ powy»sze twierdzenie zde�niujemy rela
j� ∼=pp mi�dzy stanami systemów

TS i TS′ oraz wprowadzimy pomo
ni
ze wªasno±
i i lematy.91



R1

R2

cbrd:=cbrd−1;
put(rba,rack);
crba:=crba+1;

(rack<>rbit)
urgent

(rack=rbit)
urgent

(csbd<>0)and(cbrd<M)
urgent

(crba<>0)and(cbsa<M)
urgent
get(rba,bbit);

put(bsa,bbit);
cbsa:=cbsa+1;

crba:=crba−1;

B1

(csbd<>0)

(crba<>0)
urgent
get(rba,bbit);
crba:=crba−1;

V={csbd,cbsa,cbrd,crba,

B={sbb,bsa,brb,rba}

sbit,sack,
rbit,rack,
bbit}

urgent
(cbrd>0)and(crba<M)

get(sbb,bbit);

put(brb,bbit);
csbd:=csbd−1;

cbrd:=cbrd+1;

urgent
get(sbb,bbit);
csbd:=csbd−1;

l10:

l9:

l11:

l12:
l13:

l14: l15:

Bufor

Nadawca Odbiorca

 

put(sbb,sbit);
csbd:=csbd+1;

(cbsa=0)
[T,T]

(cbsa<>0)
urgent
get(bsa,sack);
cbsa:=cbsa−1;

(sack<>sbit)
urgent

urgent
(csbd<M)

[L,U+D)

l1:

l2:

l3:

l7:

sbit:=1−sbit;
urgent
(sack=sbit)

l8:

S1

S2

S3

S4

l5:

rbit:=1−rbit;

get(brb,rack);

Rysunek 5.8: Zredukowany protokóª ABP
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De�ni
ja 5.23 (Rela
ja ∼=pp) Nie
h ∼=pp ⊆ S×S′ b�dzie rela
j¡ tak¡, »e dla pary stanów
s = (q1, . . . , qn, v, µ) ∈ S i s′ = (q′1, . . . , q

′
n, v

′, µ′) ∈ S′, za
hodzi s ∼=pp s
′ wtedy i tylkowtedy, gdy s¡ speªnione nast�puj¡
e warunki:1. dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n, je»eli qi ∈ Q′

i, to q′i = qi, a w prze
iwnym przypadku q′i inv
=⇒ qi,2. v′ = v|V ′∪B′ ,3. µ′(q′i) = µ(q′i) dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n.Stany s ∈ TS i s′ ∈ TS′ s¡ ze sob¡ w rela
ji, je»eli s¡ speªnione odpowiednie warunkidoty
z¡
e stanów kontrolny
h wszystki
h pro
esów, warto±
i zmienny
h i buforów, a tak»ewarto±
i opó¹nie« w stana
h kontrolny
h. Po pierwsze, dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n, je»eli stankontrolny qi w stanie s jest istotny, to musi za
hodzi¢ qi = q′i. Je»eli stan qi nie jest istotny,to ze stanu q′i musi istnie¢ niewido
zna ±
ie»ka do stanu qi. Nast�pnie, wszystkie istotnezmienne i bufory programu P w stanie s maj¡ takie same warto±
i jak w stanie s′. Trze
iwarunek doty
zy opó¹nienia w stana
h kontrolny
h: opó¹nienie µ(q′i) w stanie s jest równeopó¹nieniu µ′(q′i) w stanie s′.Wªasno±¢ 5.24 Nie
h t ∈ T b�dzie dowoln¡ tranzy
j¡ programu P, v1, v′1 ∈ ΩV ∪B, v2, v′2 ∈

ΩV
′∪B′ , v′1 = J (v1, action(t)) oraz v′2 = J (v2, action(t)|Aϕ). Je»eli v2 = v1|(V ′∪B′), to

v′2 = v′1|(V ′∪B′).Dowód:Zgodnie z de�ni
j¡ ak
ji zredukowanej do istotny
h opera
ji wszystkie opera
je z ak
jitranzy
ji t na zmienny
h ze zbioru V ′ i bufora
h ze zbioru B′ w
hodz¡ w skªad zredukowanejak
ji tranzy
ji t i i
h kolejno±¢ jest taka sama w obydwu ak
ja
h. Skoro v2 = v1|(V ′∪B′), topo wykonaniu takiej samej sekwen
ji opera
ji v′2 = v′1|(V ′∪B′). ⊓⊔Wªasno±¢ 5.25 Dla ka»dej pary stanów s = (q1, . . . , qn, v, µ) ∈ S i s′ = (q′1, . . . , q
′
n, v

′, µ′) ∈
S′ taki
h, »e s ∼=pp s

′ i dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n za
hodzi:
qi ∈ Qi \Q

R
i wtedy i tylko wtedy, gdy q′i ∈ Q′

i \Q
R
i .Dowód:(⇒) Przypu±¢my, »e qi ∈ Qi \ QRi i q′i ∈ Q′

i ∩ QRi (q′i ∈ Q′
i poniewa» w zredukowanymprogramie wszystkie stany s¡ istotne). Wtedy qi 6= q′i, a zatem z punktu 1 de�ni
ji rela
ji

∼=pp za
hodzi q′i inv
=⇒ qi. Zgodnie z algorytmem obli
zania stanów istotny
h (algorytm 2,wiersz 8) do zbioru Q′

i nale»¡ wszystkie stany z Qi\QRi , które maj¡ poprzedniki w QRi , 
zylinie istnieje niewido
zna ±
ie»ka ze stanu q′i ∈ Q′
i ∩Q

R
i do qi ∈ Qi \QRi , 
o jest sprze
zne zzaªo»eniem.

i
R

Q

Q  Q
i
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(⇐) Przypu±¢my, »e qi ∈ QRi i q′i ∈ Q′
i \Q

R
i . Wtedy równie» qi 6= q′i, a zatem z punktu 1de�ni
ji rela
ji ∼=pp za
hodzi q′i inv

=⇒ qi. Z def. 5.19 wynika jednak, »e w zredukowanym pro-
esie nie ma tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanów nale»¡
y
h do Q′
i \Q

R
i , 
zyli nie ma ±
ie»ekdo »adny
h stanów, a w sz
zególno±
i do qi, 
zyli ponownie do
hodzimy do sprze
zno±
i.

⊓⊔Fakt 5.26 Je»eli s ∼=pp s
′, to V(s) = V ′(s′).Dowód:Nie
h s = (q1, . . . , qn, v, µ) ∈ S, s′ = (q′1, . . . , q

′
n, v

′, µ′) ∈ S′ i s ∼=pp s
′. Przypomnijmy,»e stany mog¡ by¢ etykietowane trzema rodzajami zda«: pe1∼e2 , pempty(b) i pi.q, gdzie

e1, e2 ∈ Expr(V ), b ∈ B, q ∈ Qi dla pewnego 1 ≤ i ≤ n. Z de�ni
ji kryterium 
i�
ia(def. 5.12) i z punktów 1 i 2 defni
ji zredukowanego programu (def. 5.20) otrzymujemy
vars(PVϕ) ⊆ V ′ ∪ B′. Nast�pnie, skoro s ∼=pp s

′, wi�
 za
hodzi v′ = v|(V ′∪B′). Wobe
powy»szy
h otrzymujemy: v(e1 ∼ e2) = v′(e1 ∼ e2) i v(b) = v′(b), a zatem pe1 ∼ e2 ∈ V(s)wtedy i tylko wtedy, gdy pe1 ∼ e2 ∈ V ′(s′) oraz pempty(b) ∈ V(s) wtedy i tylko wtedy,gdy pempty(b) ∈ V ′(s′). Musimy jesz
ze pokaza¢, »e pi.q ∈ V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy
pi.q ∈ V ′(s′), 
zyli »e qi = q wtedy i tylko wtedy, gdy q′i = q. Zgodnie z de�ni
j¡ kryterium
i�
ia (def. 5.12) q ∈ states(PVϕ) ⊆ Q′

i. Dla ka»dego stanu qi, gdzie 1 ≤ i ≤ n rozwa»mydwa przypadki: qi ∈ Q′
i i qi ∈ Qi \Q

′
i. Z def. 5.23 dla qi ∈ Q′

i mamy qi = q′i, a zatem qi = qwtedy i tylko wtedy, gdy q′i = q. Natomiast dla qi ∈ Qi \Q′
i mamy q′i inv

=⇒ qi. Zauwa»my, »egdyby qi byª stanem obserwowanym, to zgodnie z algorytmem 2 (wiersz 2) nale»aªby do Q′
i,z zatem qi nie jest obserwowany, 
zyli na pewno qi 6= q. Przypu±¢my, »e q′i = q. Zgodnie zalgorytmem 2 (wiersz 2) do zbioru Q′

i nale»¡ wszystkie nast�pniki stanów obserwowany
h,wi�
 nie istnieje niewido
zna ±
ie»ka ze stanu q′i do stanu qi, 
o jest sprze
zne z zaªo»eniem.A zatem q′i 6= q. Widzimy wi�
, »e w obywdwu przypadka
h qi = q wtedy i tylko wtedy,gdy q′i = q, 
o ko«
zy dowód. ⊓⊔Odpowiadaj¡
e sobie tranzy
jePowiemy, »e tranzy
je t ∈ Ti i t′ ∈ T ′
i , gdzie 1 ≤ i ≤ n, odpowiadaj¡ sobie, je»eli target(t′) =

target(t), guard(t′) = guard(t)|Aϕ , action(t′) = action(t)|Aϕ i za
hodzi jeden z dwó
hprzypadków:1. source(t′) = source(t), delay(t′) = delay(t) i urgent(t′) = urgent(t) lub2. source(t′) inv
=⇒ source(t), delay(t′) = delay(Π(source(t′), target(t′))) i urgent(t′) =

false.Wªasno±¢ 5.27 Dla ka»dego stanu q ∈ Q′
i, gdzie 1 ≤ i ≤ n, i dla ka»dej tranzy
ji t ∈

in(q) ⊆ Ti istnieje odpowiadaj¡
a jej tranzy
ja t′ ∈ in(q) ⊆ T ′
i . I odwrotnie, dla ka»degostanu q′ ∈ Q′

i i dla ka»dej tranzy
ji t′ ∈ in(q′) ⊆ T ′
i istnieje odpowiadaj¡
a jej tranzy
ja

t ∈ in(q′) ⊆ Ti.Dowód:Wynika naty
hmiast z konstruk
ji zredukowanego pro
esu (def. 5.19). ⊓⊔94



Odpowiadaj¡
e sobie wykonaniaPowiemy, »e ±
ie»ka σ w TS odpowiada ±
ie»
e σ′ w TS′, je»eli istnieje podziaª B1, B2, . . .±
ie»ki σ i podziaª B′
1, B

′
2, . . . ±
ie»ki σ′ taki, »e dla ka»dego j ≥ 1, Bj i B′

j s¡ sko«
zonei niepuste oraz ka»dy stan z Bj jest w rela
ji ∼=pp z ka»dym stanem z B′
j .Lemat 5.28 Je»eli s ∼=pp s

′, to dla ka»dej ±
ie»ki σ w TS ze stanu s, istnieje odpowiadaj¡
ajej ±
ie»ka σ′ w TS ′ ze stanu s′.Dowód:Nie
h σ b�dzie ±
ie»k¡ w TS ze stanu s i nie
h s ∼=pp s
′2. Poka»emy przez konstruk
j�,»e ze stanu s′ istnieje ±
ie»ka σ′ w TS′ odpowiadaj¡
a σ. Konstruk
ja jest induk
yjna.Zaªó»my, »e dla pre�ksu s1

λ1−→ s2
λ2−→ · · ·

λk−1
−→ sk ±
ie»ki σ i mamy zbudowany pre�ks

s′1
λ′

1−→ s′2
λ′

2−→ · · ·
λ′

l−1
−→ s′l, ±
ie»ki σ′ taki, »e s1 = s, s′1 = s′ i sk ∼=pp s

′
l oraz podziaªy σi σ′ na odpowiadaj¡
e sobie bloki. Zaªó»my tak»e, »e stan sk nale»y do bloku Bm, a stan

s′l nale»y do odpowiadaj¡
ego mu bloku B′
m. Nie
h sk

λk−→ sk+1. Mamy dwa przypadkipokazane na rys. 5.9. Linia przerywana ª¡
z¡
a dwa stany ozna
za, »e s¡ one w rela
ji ∼=pp.Linia 
i¡gªa ze strzaªk¡ ozna
za tranzy
j�, a linia przerywana ze strzaªk¡ ozna
za ±
ie»k�.Przypadek 1. sk+1 nale»y do tego samego bloku 
o sk, 
zyli do bloku Bm. Poka»emy, »e
sk+1

∼=pp s
′
l.Przypadek 2. sk+1 nale»y do nowego bloku Bm+1. W tym przypadku poka»emy, »e ist-niej¡: stan s′l+1 i tranzy
ja o etykie
ie λ′l takie, »e s′l λ′

l−→ s′l+1 i sk+1
∼=pp s

′
l+1. Stan

s′l+1 nale»y do nowego bloku B′
m+1.

s
k

s
k+1

s’
l

σ:

σ’:

B’m B’m+1

s
k

s
k+1

s’
lσ’:

σ:

B’

m

m

BBm m+1

przypadek 1 przypadek 2

l
s’

l+1
’

B

kλ

λ

λk

Rysunek 5.9: Gªówne przypadki w dowodzie lematu 5.28Zasada konstruk
ji jest nast�puj¡
a. Stan sk+1 nale»y do tego samego bloku 
o stan ski stan systemu TS′ nie zmienia si� (przypadek 1) wtedy i tylko wtedy, gdy do
elowymi2Przyjmiemy zasad�, »e ozna
zenia z primem (') odnosz¡ si� do systemu zredukowanego, a bez primu� do oryginalnego. 95
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(a) (b)Rysunek 5.10: Stany kontrolne i-tego pro
esu w przypadka
h 2(a) i 2(b) lematu 5.28stanami kontrolnymi wykonywany
h tranzy
ji ak
yjny
h o etykie
ie λk s¡ stany nieistotne3.Dla wszystki
h pozostaªy
h tranzy
ji ak
yjny
h i dla wszystki
h tranzy
ji 
zasowy
h stan
sk+1 nale»y do nowego bloku (przypadek 2).Nie
h sk = (qk1 , . . . , q

k
n, v

k, µk) ∈ S, s′l = (ql1
′
, . . . , qln

′
, vl

′
, µl

′
) ∈ S′ dla dowolnego k, l ∈

IN. Rozwa»my obydwa przypadki.Przypadek 1. Nie
h tki ∈ Ti dla ka»dego i ∈ Γ(λk) b�dzie tranzy
j¡ wykonywan¡ przez
i-ty pro
es i nie
h target(tki ) ∈ Qi \ Q′

i. Poka»emy, »e sk+1
∼=pp s

′
l. Z punktu 1 de�ni
jirela
ji ∼=pp (def. 5.23), wiemy »e dla 1 ≤ i ≤ n za
hodzi qli′ = qki lub qli′ inv

=⇒ qki , a zatemskoro dla ka»dego i ∈ Γ(λk) istnieje tranzy
ja z qki do qk+1
i i qk+1

i ∈ Qi \Q′
i, to qli′ inv

=⇒ qk+1
i(mo»emy przedªu»y¢ niewido
zn¡ ±
ie»k� o jedn¡ tranzy
j�). Punkt 1 de�ni
ji rela
ji ∼=ppjest zatem speªniony dla sk+1 i s′l.Zauwa»my, »e je»eli target(tki ) ∈ Qi\Q′

i, to z algorytmu 2 (wiersz 3) wynika, »e opers(tki )
∩Aϕ = ∅. Zatem, vars(tki ) ∩ (V ′ ∪ B′) = ∅, 
zyli ak
ja tranzy
ji tki nie zmienia zmienny
hz V ′ ani buforów z B′. Dlatego vk+1|(V ′∪B′) = vk|(V ′∪B′) = vl

′, 
zyli warunek 2 de�ni
jirela
ji ∼=pp jest speªniony dla stanów sk+1 i s′l.Aby wykaza¢, »e punkt 3 de�ni
ji rela
ji ∼=pp jest speªniony, 
zyli »e µ′(qli
′
) = µ(qli

′
)dla 1 ≤ i ≤ n wystar
zy zauwa»y¢, »e µ(q) dla dowolnego q zmienia si� tylko w wynikuwykonania tranzy
ji 
zasowej (zwi�ksza swoj¡ warto±¢) lub wtedy, gdy pro
es w
hodzi dostanu kontrolnego q (ustawienie na 0). W analizowanej sytua
ji przyjeli±my, »e stanemdo
elowym tranzy
ji ak
yjnej o etykie
ie λk jest stan nieistotny. Skoro stan qli′ jest istotny,to opó¹nienie w tym stanie nie ulega zmianie, 
zyli µk+1(qli

′
) = µk(qli

′
). Zatem prawdziwo±¢warunku 3 de�ni
ji rela
ji ∼=pp dla sk+1 i s′l wynika z prawdziwo±
i tego warunku dla ski s′l.Przypadek 2. Rozwa»my dwa rodzaje tranzy
ji � ak
yjn¡ i 
zasow¡.1. λk ∈ Γ, 
zyli jeden lub wiele pro
esów programu P wykonuje tranzy
j� ak
yjn¡. Nie
h

tki ∈ Ti dla ka»dego i ∈ Γ(λk) b�d¡ wykonywanymi tranzy
jami i nie
h target(tki ) ∈
Q′
i. Dla ka»dego i ∈ Γ(λk) za
hodzi jeden z dwó
h przypadków (rys. 5.10, stanyzazna
zone kolorem biaªym s¡ nieistotne):3Tranzy
j�, której stan do
elowy jest nieistotny, nazwiemy niewido
zn¡.96



(a) Je»eli qki ∈ Q′
i ∩Q

R
i , to z konstruk
ji zredukowanego pro
esu (def. 5.19) wynika,»e istnieje tranzy
ja t′i ∈ T ′

i odpowiadaj¡
a tranzy
ji t′i taka, »e source(t′i) =
source(tki ) = qki , delay(t′i) = delay(tki ) i urgent(t′i) = urgent(tki ). Poka»emy, »etranzy
ja t′i jest gotowa do wykonania przez pro
es i w stanie s′l.Skoro tranzy
ja tki jest mo»liwa do wykonania w stanie sk, wi�
 za
hodzi qki =
source(tki ) i B(guard(tki ), v

k) = tt. Poniewa» z zaªo»enia induk
yjnego sk ∼=pp

s′l i qki ∈ Q′
i, wi�
 z punktu 1 de�ni
ji rela
ji ∼=pp otrzymujemy qki = qli

′, awi�
 source(t′i) = qki = qli
′. Poza tym skoro guard(t′i) = guard(tki )|Aϕ , wi�
mamy dwa przypadki: albo guard(t′i) = guard(tki ), albo guard(t′i) = true. Zpunktu 2 de�ni
ji rela
ji ∼=pp wiemy, »e vl′ = vk|(V ′∪B′). A zatem poniewa»

vars(guard(t′i)) ⊆ (V ′ ∪ B′), to B(guard(t′i), v
l′) = tt, a wi�
 tranzy
ja t′i jestmo»liwa do wykonania w stanie s′. Z punktu 3 de�ni
ji rela
ji ∼=pp wynika, »e

µk(qli
′
) = µl

′
(qli

′
). Za
hodzi wi�
 µl′(qli′) = µk(qli

′
) = µk(qki ) ∈ delay(tki ) =

delay(t′i), 
zyli tranzy
ja t′i jest gotowa do wykonania w stanie s′l.(b) Je»eli qki ∈ QRi \ Q′
i, to z zaªo»enia induk
yjnego otrzymujemy qli

′ inv
=⇒ qki . Zkonstruk
ji zredukowanego pro
esu (def. 5.19) wynika, »e istnieje tranzy
ja t′i ∈

T ′
i odpowiadaj¡
a tki taka, »e source(t′i) = qli

′ i delay(t′i) = delay(Π(qli, q
k+1
i ))i urgent(t′i) = false. Dowód tego, »e tranzy
ja t′i jest mo»liwa do wykonaniaprzez pro
es i w stanie s′l jest taki sam jak w poprzednim punk
ie.Musimy jesz
ze pokaza¢, »e tranzy
ja t′i jest gotowa do wykonania w stanie s′l,
zyli µl′ ∈ delay(t′i) = delay(Π(qli

′
, qk+1
i )).Zauwa»my, »e opó¹nienie µk(qli′) jest zerowane kiedy i-ty pro
es w
hodzi dostanu kontrolnego qli′, dlatego odzwier
iedla 
zas jaki min¡ª od momentu kiedypro
es wszedª do stanu qli′ (
zyli ª¡
zny 
zas przebywania w stana
h kontrolny
hnale»¡
y
h do ±
ie»ki ze stanu qli′ do stanu qk+1

i z wyª¡
zeniem tego ostatniego).Je»eli lower_bound_sign(Π(qli
′
, qk+1
i )) = ”[”, to

lower_bound(t′i) = lower_bound(Π(qli
′
, qk+1
i )) ≤ µk(qli

′
),a je»eli lower_bound_sign(Π(qli

′
, qk+1
i )) = ”(”, to

lower_bound(t′i) = lower_bound(Π(qli
′
, qk+1
i )) < µk(qli

′
). Opo¹nienie µk(qli′)jest nie dªu»sze 4 ni» upper_bound(Π(qli

′
, qk+1
i )) = upper_bound(t′i). Z zaªo»eniainduk
yjnego µl′(qli′) = µk(qli

′
). A zatem lower_bound(t′i) ≤ µk(qli) = µl

′
(qli

′
)i µl′(qli′) = µk(qli

′
) ≤ upper_bound(t′i), 
zyli µl′ ∈ delay(t′i).Zauwa»my, »e w rozwa»anym przypadku stan qki nie mo»e nale»e¢ do Q′

i \ Q
R
i , po-niewa» zgodnie z algorytmem obli
zania stanów istotny
h stany do
elowe tranzy
jiwy
hodz¡
y
h ze stanów nale»¡
y
h do Q′

i \Q
R
i nie s¡ istotne.Poka»emy teraz, »e sk+1

∼=pp s
′
l+1.W obywdu przypadka
h wymieniony
h wy»ej po wykonaniu tranzy
ji t′i za
hodzi

ql+1
i

′
= qk+1

i , a zatem dla ka»dego i ∈ Γ(λk) jest speªniony warunek 1 de�ni
ji rela
ji4W dalszej 
z�±
i dowodu dla uprosz
zenia b�dziemy rozwa»a¢ wyª¡
znie nierówno±¢ nieostr¡. W przy-padku nierówno±
i ostrej dowód przebiega w analogi
zny sposób.97



∼=pp. Zauwa»my tak»e, »e µl+1′(ql+1
i

′
) = 0 i µk+1(ql+1

i

′
) = µk+1(qk+1

i ) = 0, a wi�
warunek 3 de�ni
ji rela
ji ∼=pp jest speªniony dla ka»dego i ∈ Γ(λk).Stany kontrolne i opó¹nienia w stana
h kontrolny
h pro
esów, które nie wykonuj¡tranzy
ji (o numera
h nie nale»¡
y
h do Γ(λk)) nie zmieniaj¡ si�, a zatem prawdziwo±¢warunków 1 i 3 de�ni
ji rela
ji ∼=pp dla ty
h pro
esów dla sk+1 i s′l+1 wynika wprostz tego, »e te warunki s¡ speªnione dla sk i s′l.Musimy jesz
ze pokaza¢, »e speªniony jest warunek 2 de�ni
ji rela
ji ∼=pp. Zgodniez de�ni
j¡ zredukowanego pro
esu (def. 5.19) ak
ja tranzy
ji t′i skªada si� z ak
jitranzy
ji tki zredukowanej do istotny
h opera
ji. Poza tym z zaªo»enia induk
yjnego
vl

′
= vk|(V ′∪B′). W trak
ie wykonywania przej±
ia λk wykonywane s¡ ak
je wszyst-ki
h tranzy
ji tki i t′i dla ka»dego i ∈ Γ(λk), zgodnie z kolejno±
i¡ indeksów. Zatem ko-rzystaj¡
 z wªasno±
i 5.24 dla kolejny
h par tki i t′i otrzymujemy vl+1′ = vk+1|(V ′∪B′),
zyli punkt 2 de�ni
ji rela
ji ∼=pp jest równie» speªniony dla sk+1 i s′l+1.Do tej pory pokazali±my, »e dla ka»dej tranzy
ji ak
yjnej tki w systemie TS istniejegotowa do wykonania tranzy
ja t′i i-tego pro
esu w systemie TS′ oraz s′l λ′

l−→ s′l+1,gdzie λ′l jest etykiet¡ tranzy
ji t′i i sk+1
∼=pp s

′
l+1.2. λk ∈ IR+, 
o ozna
za, »e tranzy
ja reprezentuje upªyw 
zasu. W tym przypadku

qk+1
i = qki dla 1 ≤ i ≤ n, vk+1 = vk i µk+1 = µk + λk. Poka»emy, »e ze stanu s′lrównie» mo»na wykona¢ tranzy
j� 
zasow¡ o dªugo±
i λk. O
zywi±
ie po wykonaniutakiej tranzy
ji ql+1

i

′
= qli

′ dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n oraz vl+1′ = vl
′, 
zyli prawdziwo±¢warunków 1 i 2 de�ni
ji rela
ji ∼=pp dla sk+1 i s′l+1 wynika z prawdziwo±
i ty
h wa-runków dla sk i s′l. Ponadto, µl+1′ = µl

′
+ λk = µk + λk = µk+1, wi�
 speªniony jestrównie» warunek 3 de�ni
ji rela
ji ∼=pp. A zatem sk+1

∼=pp s
′
l+1, gdzie s′l λk−→ s′l+1.Musimy tylko pokaza¢, »e upªyw 
zasu o dªugo±
i λk jest mo»liwy w stanie s′l. Przypa-dek λk = 0 jest o
zywisty. Rozwa»my λk > 0. Przypominamy, »e tranzy
ja 
zasowa

λk > 0 jest mo»liwa do wykonania w stanie s′l, je»eli dla ka»dej tranzy
ji t′i ∈ T ′
iza
hodzi:

¬enabled(t′i, s
′
l) ∨ (¬urgent(t′i) ∧ ¬expired(t′i, s

′
l+1)) (5.1)Nie
h t′i ∈ T ′

i b�dzie dowoln¡ tranzy
j¡ zredukowanego programu. Je»eli tranzy
ja t′inie jest mo»liwa do wykonania w stanie s′l, to warunek (5.1) jest speªniony.Nie
h t′i b�dzie tranzy
j¡ mo»liw¡ do wykonania w stanie s′l, z 
zego wynika, »e
source(t′i) = qli

′ i B(guard(t′i), v
′
l) = tt. Poka»emy, »e tranzy
ja t′i nie jest pilna i niejest przeterminowana w stanie s′l+1. B�dziemy korzysta¢ z tego, »e ze stanu sk mo»nawykona¢ tranzy
j� 
zasow¡ o dªugo±
i λk. Dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n mo»liwe s¡ dwaprzypadki:(a) qki ∈ QRi \ Q′

i, 
zyli z zaªo»enia induk
yjnego qli′ inv
=⇒ qki . Z konstruk
ji zredu-kowanego pro
esu otrzymujemy, »e istnieje niewido
zna ±
ie»ka ze stanu qli

′
=

source(t′i) do stanu target(t′i) w pro
esie Pi. Z wªasno±
i 5.16 wynika, »e qkinale»y do niewido
znej ±
ie»ki z qli′ do target(t′i).98



Zauwa»my, »e µk(qli′) odzwier
iedla 
zas, w jakim pro
es przebyª ±
ie»k� ze stanu
qli

′ do qki (ozna
zmy j¡ π), który jest nie dªu»szy ni» upper_bound(π). Ponadtoskoro mo»na wykona¢ tranzy
j� 
zasow¡ λk ze stanu sk, to dla ka»dej tranzy-
ji t wy
hodz¡
ej z qki , λk ≤ upper_bound(t). Otrzymujemy µk(qli
′
) + λk ≤

upper_bound(π) + upper_bound(t), 
o jest z kolei nie wi�ksze ni» górne ogra-ni
zenie na 
zas potrzebny na przeby
ie 
aªej ±
ie»ki z qli′ do target(t′i), 
zyli
upper_bound(Π(qli

′
, target(t′i))), z wªasno±
i 5.17 równe upper_bound(t′i). Z za-ªo»enia induk
yjnego µk(qli′) = µl

′
(qli

′
). A zatem µl

′
(qli

′
)+λk ≤ upper_bound(t′i),
zyli ¬expired(t′i, s′l+1).Poka»emy jesz
ze, »e tranzy
ja t′i nie jest pilna. Z konstruk
ji tranzy
ji t′i (def.5.19) widzimy, »e istnieje tranzy
ja ti ∈ Ti taka, »e target(t′i) = target(ti) ∈ Q′

i.W przypadku (a) def. 5.19 urgent(t′i) = false. Natomiast w przypadku (b)z algorytmu 2 (wiersz 4) wynika, »e stany z który
h wy
hodzi tranzy
ja pilnaw
hodz¡
a do target(t′i) ∈ Q′
i s¡ istotne, 
zyli nie istnieje niewido
zna ±
ie»kaktórej ostatnia tranzy
ja jest pilna (a tak¡ mamy sytua
j�, bo zaªo»yli±my, »e

qki ∈ QRi \Q′
i).Zatem warunek (5.1) jest speªniony dla tego przypadku.(b) qki ∈ Q′

i ∩Q
R
i . Z wªasno±
i 5.27 dla ka»dego 1 ≤ i ≤ n istnieje tranzy
ja ti ∈ Tiodpowiadaj¡
a t′i.Je»eli za
hodzi przypadek (2) z de�ni
ji odpowiadaj¡
y
h sobie tranzy
ji, tomo»emy powtórzy¢ argumenta
j� z poprzedniego punktu (pro
es Pi znajdujesi� w pierwszym stanie niewido
znej ±
ie»ki). Dla przypadku (1) z de�ni
ji od-powiadaj¡
y
h sobie tranzy
ji mo»liwe s¡ dwie sytua
je: guard(t′i) = true lub

guard(t′i) = guard(ti).W pierwszym przypadku zauwa»my, »e z algorytmu 2 (wiersz 4) wynika, »e odstanu qli
′ nie zale»¡ stany istotne (bo wtedy dozory tranzy
ji byªyby istotne),a w sz
zególno±
i stan target(t′i). A zatem z warunku TD2 wynika, »e opó¹-nienie na wszystki
h ±
ie»ka
h z source(t′i) do target(t′i) jest równe i wynosi

delay(Π(source(t′i), target(t
′
i))). Analogi
znie jak w poprzednim punk
ie mo-»emy pokaza¢, »e tranzy
ja t′i nie jest przeterminowana w stanie s′l+1. Tranzy
ja

t′i nie jest pilna, bo wtedy byªaby te» pilna odpowiadaj¡
a jej tranzy
ja ti, agdyby tak byªo, to w stanie sk nie byªby mo»liwy upªyw 
zasu.Natomiast w drugim przypadku zauwa»my, »e je»eli guard(t′i) = guard(ti), to wanalogi
zny sposób jak w punk
ie 1(a) mo»emy pokaza¢, »e je»eli t′i jest mo»liwado wykonania w s′l, to ti jest mo»liwa do wykonania w sk oraz je»eli t′i nie jestprzeterminowana w stanie s′l+1, to ti nie jest przeterminowana w stanie sk+1.A zatem z tego, »e w stanie sk jest mo»liwa tranzy
ja 
zasowa otrzymujemy, »etranzy
ja ti nie jest pilna, a wi�
 t′i równie» nie jest pilna oraz, »e ti nie jest prze-terminowana w stanie sk+1, a wi�
 tranzy
ja t′i równie» nie jest przeterminowanaw stanie s′l+1, 
zyli warunek (5.1) jest speªniony, 
o nale»aªo pokaza¢.Przypadek qki ∈ Qi\QRi nie jest mo»liwy. Przypu±¢my prze
iwnie. Wtedy z wªasno±
i5.25 otrzymujemy, »e qli′ ∈ Q′
i\Q

R
i . Z konstruk
ji programu wynika, »e qli′ jest stanemko«
owymw pro
esie P ′

i (z którego nie ma wy
hodz¡
y
h tranzy
ji), 
o jest sprze
znnez tym, »e tranzy
ja t′i jest mo»liwa do wykonania w stanie s′l.99



Pokazali±my, »e dla ka»dej tranzy
ji t′i ∈ T ′
i jest mo»liwy upªyw 
zasu o dªugo±
i λk.Ka»dy z bloków B1, B2, . . . i B′

1, B
′
2, . . . jest sko«
zony, poniewa» li
zba niewido
zny
htranzy
ji ak
yjny
h jest sko«
zona i nie tworz¡ one 
yklu, a ka»da inna tranzy
ja ak
yjnai ka»da tranzy
ja 
zasowa powoduje przej±
ie do nowego bloku. A zatem warunki lematu5.28 s¡ speªnione, 
o nale»aªo wykaza¢. ⊓⊔Lemat 5.29 Je»eli s ∼=pp s

′, to dla ka»dej ±
ie»ki σ′ w TS′ ze stanu s′, istnieje odpowiada-j¡
a jej ±
ie»ka σ w TS ze stanu s.Dowód:Nie
h σ′ b�dzie ±
ie»k¡ w TS′ ze stanu s′. Poka»emy przez konstruk
j�, »e istnieje ±
ie»ka
σ w TS ze stanu s, podziaª B1, B2, . . . ±
ie»ki σ i podziaª B′

1, B
′
2, . . . ±
ie»ki σ′ speªniaj¡
ewarunki lematu. Podobnie jak poprzednio konstruk
ja jest induk
yjna. Zaªó»my, »e dlapre�ksu s′1

λ′

1−→ s′2
λ′

2−→ · · ·
λ′

l−1
−→ s′l, ±
ie»ki σ′ i mamy zbudowany pre�ks s1 λ1−→ s2

λ2−→

· · ·
λk−1
−→ sk ±
ie»ki σ taki, »e s1 = s, s′1 = s′ i sk ∼=pp sl oraz podziaªy ±
ie»ek σ′ i σ naodpowiadaj¡
e sobie bloki. Zaªó»my tak»e, »e stan s′l nale»y do bloku B′

m, a stan sk nale»ydo odpowiadaj¡
ego mu bloku Bm. Rozwa»my dwa przypadki.Przypadek 1. Je»eli do ±
ie»ki σ′
l nale»y tranzy
ja ak
yjna, 
zyli istnieje j ≥ 0 takie,»e λ′l+j ∈ Γ, to nie
h s′l

δ′l−→ s′l + δ′l
γ′

l−→ s′l+1, gdzie δ′l ∈ IR+ i γ′l = λ′l+j . Mo»emytak przedstawi¢ nast�pne dwie tranzy
je na ±
ie»
e σ′ ze stanu s′l, bo je»eli ze stanu s′lwy
hodzi tranzy
ja ak
yjna, to przyjmujemy, »e δ′l = 0. Natomiast, je»eli na tej ±
ie»
ejest wi�
ej tranzy
ji 
zasowy
h przed pierwsz¡ tranzy
j¡ ak
yjn¡, to mo»emy je poª¡
zy¢ wjedn¡ tranzy
j� 
zasow¡.Przyjmijmy, »e s′l = (ql1
′
, . . . , qln

′
, vl

′
, µl

′
). Nie
h i ∈ Γ(γ′l) b�dzie numerem pro
esuwykonuj¡
ego tranzy
j� ak
yjn¡ o etykie
ie γ′l , któr¡ ozna
zymy przez tli′. Zauwa»my, »e

qli
′
∈ QRi , poniewa» zgodnie z konstruk
j¡ zredukowanego pro
esu (def. 5.19) stany nale»¡
edo zbioru Q′

i \Q
R
i s¡ stanami ko«
owymi. Zatem z wªasno±
i 5.25 otrzymujemy qki ∈ QRi .Je»eli qki ∈ Q′

i∩Q
R
i , to z zaªo»enia induk
yjnego za
hodzi qki = qli

′, w prze
iwnym przypadku
qli

′ inv
=⇒ qki .Wykonaniu 
i¡gu zªo»onego z dwó
h tranzy
ji o etykieta
h δ′l i γ′l w systemie TS′ od-powiada wykonanie 
i¡gu tranzy
ji δl1 , γl1 , . . . , δlm , γlm w systemie TS dla pewnego m ≥ 1takiego, »e ostatnia tranzy
ja z tego 
i¡gu odpowiada tranzy
ji tli′ (rys. 5.11). Intui
yjnie,je»eli qki = qli

′ dla ka»dego i ∈ Γ(γ′l), 
zyli ka»dy pro
es wykonuj¡
y tranzy
j� znajduje si� wstanie istotnym, to po upªywie δ′l jednostek 
zasu pro
es i-ty wykonuje tranzy
j� odpowia-daj¡
¡ tranzy
ji tli′. A je»eli istnieje i ∈ Γ(γ′l) takie, »e qli′ inv
=⇒ qki , to pro
es i-ty wykonuje
i¡g zªo»ony z tranzy
ji nale»¡
y
h do niewido
znej ±
ie»ki ze stanu qki do stanu qli′ oraz ztranzy
ji odpowiadaj¡
ej tranzy
ji tli′.Konstruk
j� poka»emy najpierw dla jednego pro
esu o numerze i ∈ Γ(γ′l). Z def. 5.19widzimy, »e poniewa» target(tli′) ∈ Q′

i, to dla tli′ istnieje ±
ie»ka (skªadaj¡
a si� by¢ mo»ez pojedyn
zej tranzy
ji) π =q0t1q1 . . . tmqm, gdzie q0 = qki i qm = ql+1
i

′ i qj ∈ Qi, taka,»e ka»da tranzy
ja tj dla 1 ≤ j ≤ m jest mo»liwa do wykonania ze stanu qj−1. Wybór100
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l mRysunek 5.11: Konstruk
ja 
i¡gu tranzy
ji δl1 , γl1 , . . . , δlm , γlmtakiej ±
ie»ki jest mo»liwy, poniewa» stan qj−1 dla 1 ≤ j ≤ m jest nieistotny, wi�
 warunekCD1 nie jest dla niego speªniony i dlatego istnieje 
o najmniej jedna tranzy
ja mo»liwado wykonania w tym stanie. Ponadto z tego, »e warunek TD1 nie jest speªniony dlanieistotny
h stanów wynika, »e albo wszystkie tranzy
je wy
hodz¡
e z ze stanu qj−1 maj¡równe opó¹nienia, albo istnieje tranzy
ja, która jest zawsze mo»liwa do wykonania. Zwªasno±
i 5.16 wiemy tak»e, »e ka»da ±
ie»ka z qj prze
hodzi przez ql+1

i

′.Skoro ze stanu s′l jest mo»liwa tranzy
ja 
zasowa, to µl′(qli′) + δ′l ∈ delay(tli
′
), a wi�


lower_bound(delay(tli′)) ≤ µl
′
(qli

′
) + δ′l ≤ upper_bound(delay(tli′))Z konstruk
ji dozwolonego opó¹nienia delay(tli′) jest równe dozwolonemu opó¹nieniu dlazbioru ±
ie»ek prowadz¡
y
h ze stanu qli′ do stanu ql+1

i

′ w Pi. Z wªasno±
i 5.17 wiemy, »eopó¹nienia na wszystki
h ±
ie»ka
h niewido
zny
h s¡ równe, wi�
 dozwolone opó¹nienie na±
ie»
e ze stanu qli′ do stanu ql+1
i

′ (ozna
zmy j¡ przez π′ = q−p−1t−p . . . t0q0t1q1 . . . tmqm,gdzie q−p−1 = qli
′, qm = ql+1

i

′ i q0 = qki ), której su�ksem jest π, jest równie» równe delay(tli′),wobe
 
zego
lower_bound(delay(π′)) ≤ µl

′
(qli

′
) + δ′l ≤ upper_bound(delay(π′))Korzystaj¡
 z tego, »e lower_bound(delay(π′)) =

∑m
j=−p lower_bound(delay(tj)) oraz ztego, »e upper_bound(delay(π′)) =

∑m
j=−p upper_bound(delay(tj)) otrzymujemy

m
∑

j=−p

lower_bound(delay(tj)) ≤ µl
′
(qli

′
) + δ′l ≤

m
∑

j=−p

upper_bound(delay(tj))Zauwa»my, »e µl′(qli′) odzwier
iedla 
zas jaki min¡ª od momentu, kiedy pro
es P ′
i wszedªdo stanu qli

′. Z zaªo»enia induk
yjnego otrzymujemy µl
′
(qli

′
) = µk(qli

′
), gdzie µk(qli

′
)reprezentuje 
zas jaki min¡ª od momentu, kiedy pro
es Pi wszedª do stanu qli

′, któryjest równy 
zasowi potrzebnemu na przej±
ie ±
ie»ki q−p−1t−p . . . t0q0, 
zyli sumie 
za-sów przebywania pro
esu Pi w stana
h q−p−1, . . . , q0. Wobe
 tego istnieje 
i¡g warto±
i101



µ−p−1, . . . , µ0, δ
′
l1
, . . . , δ′lm taki, »e µ−p−1 + . . .+ µ0 + δ′l1 + . . .+ δ′lm = µl

′
(qli

′
) + δ′l oraz

lower_bound(delay(tj)) ≤ µj−1 ≤ upper_bound(delay(tj)) dla j = −p, . . . , 0

lower_bound(delay(t1)) ≤ µ0 + δ′l1 ≤ upper_bound(delay(t1))
lower_bound(delay(tj)) ≤ δ′lj ≤ upper_bound(delay(tj)) dla j = 2, . . . ,m

µj jest 
zasem przebywania w stanie qj dla j = −p − 1, . . . ,−1, µ0 + δ′l1 jest 
zasemprzebywania w stanie q0, a δ′lj � w stanie qj dla j = 1, . . . ,m− 1.Tranzy
j� 
zasow¡ s′l δ′l−→ s′l+1 mo»emy podzieli¢ na 
i¡g tranzy
ji s′l δ′l1−→ s′l1
δ′l2−→ . . .

δ′lm−→
s′lm , gdzie s′lm = s′l+1, δ′lj ∈ IR+ dla j = 1, . . . ,m i ∑m

j=1 δ
′
lj

= δ′l. Su�ks ±
ie»ki σ ze stanu skkonstruujemy w nast�puj¡
y sposób: sk δk1−→ sk1
γk1−→ . . .

δkm−→ sk2m−1

γkm−→ sk2m
, gdzie δkj

=
δ′lj i γkj

= label(tj) dla j = 1, . . . ,m. Dla ka»dej tranzy
ji tj , gdzie j = 1, . . . ,m, musimypokaza¢, »e mo»na j¡ wykona¢ ze stanu sk2j−1 . Dla j = 1, . . . ,m− 1 ka»da tranzy
ja tj jestmo»liwa do wykonania, bo w ten sposób wybrali±my ±
ie»k� π. Poka»emy teraz, »e istniejetranzy
ja tm odpowiadaj¡
a tli′ taka, »e tm jest mo»liwa do wykonania w stanie sk2m−1 .Rozwa»my tranzy
je w
hodz¡
e do stanu target(tli′). Skoro tranzy
ja tli′ jest mo»liwa dowykonania w stanie s′l+1, wi�
 za
hodzi B(guard(tli
′
), vl

′
) = tt. Poza tym skoro guard(tli′) =

guard(tm)|Aϕ , wi�
 mamy dwa przypadki: albo guard(tli′) = guard(tm), albo guard(tli′) =
true (
zyli dozór tranzy
ji tm nie jest istotny). W pierwszym przypadku korzystaj¡
 ztego, »e sk2m−1

∼=pp s′l+1 (
o pokazujemy ni»ej) otrzymujemy vl
′

= vk2m−1 |(V ′∪B′). Azatem poniewa» vars(guard(tli′)) ⊆ (V ′ ∪ B′), to B(guard(tm), vk2m−1 ) = tt. Natomiastw drugim przypadku zauwa»my, »e »aden ze stanów nale»¡
y
h do Q′
i nie jest zale»ny odstanu qm−1, »adna z opera
ji nale»¡
y
h do ak
ji tranzy
ji wy
hodz¡
y
h z qm−1 nie jestistotna, ani »adna tranzy
ja wy
hodz¡
a z qm−1 nie jest syn
hroni
zna (w prze
iwnymprzypadku zgodnie z algorytmem obli
zania opera
ji istotny
h dozór tranzy
ji tm byªbyistotny). Korzystaj¡
 ponownie z warunku CD1 otrzymujemy, »e zawsze 
o najmniej jednatranzy
ja jest mo»liwa do wykonania ze stanu qm−1. Z powy»szego wynika równie», »eodpowiada ona tranzy
ji tli′.Poniewa» pro
es Pi przebywa w stanie kontrolnym qj−1 = source(tj) dokªadnie δ′lj =

δkj
jednostek 
zasu (µk2j−1 (source(tj)) = δkj

) i lower_bound(delay(tj)) ≤ δkj
≤ upper_bound(delay(tj)), wi�
 µk2j−1 (source(tj)) ∈ delay(tj), 
zyli tj jest gotowa do wykonaniaw sk2j−1 dla j = 1, . . . ,m.Nale»y jesz
ze pokaza¢, »e sk2j−1

∼=pp s
′
lj
i sk2j

∼=pp s
′
lj
dla ka»dego 1 ≤ j ≤ m. Dowódjest induk
yjny. Zakªadaj¡
, »e sk2(j−1)

∼=pp s
′
lj−1

poka»emy, »e sk2j−1
∼=pp s

′
lj
i zakªadaj¡
,»e sk2j−1

∼=pp s
′
lj
poka»emy, »e sk2j

∼=pp s
′
lj
.Dowód sk2j−1

∼=pp s
′
lj
dla 1 ≤ j < m przebiega w ten sam sposób 
o dowód sk+1

∼=pp s
′
l+1w przypadku 2.2 dowodu lematu 5.28 (wykonanie tranzy
ji 
zasowej nie zmienia stanówkontrolny
h, ani warto±
i zmienny
h ani zawarto±
i buforów, a opó¹nienie zmienia si� w tensam sposób dla wszystki
h stanów). Dowód sk2j

∼=pp s
′
lj
dla 1 ≤ j < m przebiega w ten samsposób 
o dowód sk+1

∼=pp s
′
l w przypadku 1 dowodu lematu 5.28 (wykonanie nieistotnejtranzy
ji, nie zmienia istotny
h stanów kontrolny
h ani warto±
i istotny
h zmienny
h anibuforów). Natomiast dowód sk2m

∼=pp s
′
l+1 jest analogi
zny do przypadku 2.1 dowodu102



lematu 5.28 (ostatnia tranzy
ja na ±
ie»
e albo jest nieistotna, albo zmienia stan systemuw ten sam sposób, 
o tranzy
ja tli′).Je»eli po przedstawionym podziale istnieje pro
es l-ty, taki »e qkl ∈ Ql \Q′
l dla któregoupªyw 
zasu o dªugo±
i δj dla pewnego j nie jest mo»liwy, to dokonujemy podziaªu tranzy
ji
zasowej δj na krótsze od
inki i wybieramy tranzy
je ak
yjne pro
esu l w opisany powy»ejsposób. Post�pujemy tak, dopóki istniej¡ pro
esy dla który
h upªyw 
zasu o danej dªugo±
inie jest mo»liwy.Przypadek 2. Je»eli do ±
ie»ki σ′

l nie nale»y tranzy
ja ak
yjna, 
zyli nie istnieje j ≥ 0takie, »e λ′l+j ∈ Γ, to nie
h s′l
δ′l−→ s′l + δ′l, gdzie δ′l ∈ IR+, b�dzie nast�pn¡ tranzy
j¡ na±
ie»
e σ′. Przypominamy, »e tranzy
ja 
zasowa δk = δ′l jest mo»liwa do wykonania w stanie

sk, je»eli ka»da tranzy
ja ti ∈ Ti albo nie jest mo»liwa do wykonania, albo nie jest pilnai nie zostanie przeterminowana po upªywie δ′l jednostek 
zasu. Je»eli istnieje tranzy
ja ti,dla której powy»szy warunek nie jest speªniony, to tranzy
j� 
zasow¡ o etykie
ie δ′l mo»emypodzieli¢ na krótsze tranzy
je 
zasowe i skonstruowa¢ ±
ie»k� σk w sposób analogi
zny doprzypadku 1 niniejszego dowodu (bez ostatniej tranzy
ji ak
yjnej).Wszystkie skonstruowane bloki B1, B2, . . . i B′
1, B

′
2, . . . s¡ niepuste i sko«
zone, poniewa»w ka»dym bloku istnieje sko«
zona li
zba tranzy
ji ak
yjny
h, a tranzy
je 
zasowe przepro-wadzaj¡ do nowego bloku. Zatem warunki lematu 5.29 s¡ speªnione, 
o nale»aªo wykaza¢.

⊓⊔Zauwa»my, »e je»eli ±
ie»ka σ = s1
λ1−→ s2

λ2−→ . . . , gdzie λj ∈ IR+ ∪ Γ dla j ≥ 1, jestprogresywnym przebiegiem, to istnieje odpowiadaj¡
a jej ±
ie»ka σ′ = s′1
λ′

1−→ s′2
λ′

2−→ . . . ,gdzie λ′j ∈ IR+ ∪ Γ′ dla j ≥ 1, która jest równie» progresywnym przebiegiem i odwrotnie.Wynika to z tego, »e ∑

{j∈IN |λj∈IR+} λj =
∑

{j∈IN |λ′

j
∈IR+} λ

′
j . Ponadto, je»eli ±
ie»ka σjest silnie (sªabo) u
z
iwym przebiegiem w stosunku do zbioru tranzy
ji wido
zny
h (
zylitaki
h, który
h stany do
elowe s¡ istotne), to istnieje odpowiadaj¡
a jej ±
ie»ka σ′, która jestrównie» silnie (sªabo) u
z
iwym przebiegiem w stosunku do zbioru tranzy
ji wido
zny
h,poniewa» zgodnie z konstruk
j¡ opisan¡ w dowodzie lematu 5.28 ilekro¢ tranzy
ja wido
znawyst�puje w σ, tyle razy wyst�puje równie» w σ′. Stwierdzenie odwrotne jest równie»prawdziwe, 
o mo»na wykaza¢ w analogi
zny sposób korzystaj¡
 z lematu 5.29.Fakt 5.30 s0 ∼=pp s

0′.Dowód:Nale»y pokaza¢, »e dla s0 = (q01 , . . . , q
0
n, v

0, µ0) ∈ S i s0′ = (q01
′
, . . . , q0n

′
, v0′, µ0′) ∈ S′za
hodzi s0 ∼=pp s

0′. Zauwa»my, »e zgodnie z de�ni
j¡ zredukowanego pro
esu (def. 5.19)za
hodzi q0i ′ = q0i dla 1 ≤ i ≤ n, 
zyli warunek 1 de�ni
ji rela
ji ∼=pp jest speªniony.Nast�pnie, z punktu 4 de�ni
ji 5.20 otrzymujemy, »e v0′ = v0|(V ′∪B′), 
zyli warunek 2de�ni
ji rela
ji ∼=pp jest równie» speªniony. Wresz
ie z zaªo»enia, »e po
z¡tkowe warto±
iopó¹nie« wszystki
h tranzy
ji s¡ równe 0 wynika, »e µ0(q) = 0 dla ka»dego stanu q ∈ Qii µ0′(q′i) = 0 dla ka»deg stanu q′i ∈ Q′
i, gdzie 1 ≤ i ≤ n. Zatem warunek 3 de�ni
ji rela
ji

∼=pp jest tak»e speªniony. ⊓⊔103



Fakt 5.31 Rela
ja ∼=pp ⊆ S × S′ jest bisymula
j¡ z powtórzeniami pomi�dzy struktur¡
M = (TS,V) a M′ = (TS ′,V ′).Dowód:Warunki de�ni
ji bisymula
ji z powtórzeniami 2.8 wynikaj¡ wprost z faktu 5.30 i lematów5.28 i 5.29. ⊓⊔W dowodzie twierdzenia 5.22 nie mo»emy skorzysta¢ z powy»szego faktu i twierdzenia 2.9,poniewa» jest ono prawdziwe dla sko«
zony
h struktur M i M′, a w naszym przypadkus¡ one niesko«
zone. Dlatego przeprowadzimy klasy
zny dowód induk
yjny po dªugo±
iformuªy.Lemat 5.32 Nie
h ϕ b�dzie dowoln¡ formuª¡ logiki CTL∗

−X, stanow¡ lub ±
ie»kow¡. Nie
h
σ b�dzie ±
ie»k¡ ze stanu s w M i nie
h σ′ b�dzie odpowiadaj¡
¡ jej ±
ie»k¡ ze stanu s′ w
M′. Za
hodz¡ wtedy nast�puj¡
e warunki:1. s |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy s′ |= ϕ, gdzie ϕ jest formuª¡ stanow¡ i2. σ |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy σ′ |= ϕ, gdzie ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡.Dowód:Dowód przeprowadzimy przez induk
j� po dªugo±
i formuªy ϕ.Podstawa. ϕ = p, gdzie p ∈ PV . Z def. 2.5 s |= p wtedy i tylko wtedy, gdy p ∈ V(s).Z faktu 5.26 V(s) = V ′(s′), a wi�
 p ∈ V(s) ⇔ p ∈ V ′(s′). Korzystaj¡
 ponownie z def. 2.5otrzymujemy s |= p⇔ s′ |= p.Krok induk
yjny. Rozwa»my nast�puj¡
e przypadki:1. ϕ = ¬ψ, gdzie ϕ i ψ s¡ formuªami stanowymi. Z def. 2.5 dla operatora nega
ji, s |= ϕwtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, »e s |= ψ. Z zaªo»enia induk
yjnego wiemy, »e

s |= ψ ⇔ s′ |= ψ. Zatem nieprawda, »e s |= ψ jest równowa»ne nieprawda, »e s′ |= ψ,a wi�
 s |= ¬ψ ⇔ s′ |= ¬ψ.Takie samo rozumowanie mo»emy przeprowadzi¢, gdy ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡.2. ϕ = ψ1 ∧ ψ2, gdzie ϕ, ψ1 i ψ2 s¡ formuªami stanowymi. Z def. 2.5 dla operatorakoniunk
ji, s |= ϕ wtedy i tylko wtedy, gdy s |= ψ1 i s |= ψ2. Z zaªo»enia induk
yjnego
s |= ψ1 ⇔ s′ |= ψ1 i s |= ψ2 ⇔ s′ |= ψ2. Zatem s |= ψ1 ∧ s |= ψ2 ⇔ s′ |= ψ1 ∧ s′ |= ψ2,a wi�
 s |= ψ1 ∧ ψ2 ⇔ s′ |= ψ1 ∧ ψ2.Takie samo rozumowanie mo»emy przeprowadzi¢, gdy ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡.3. Dla ϕ =Aψ, gdzie ϕ jest formuª¡ stanow¡, a ψ jest formuª¡ ±
ie»kow¡, dowód prze-prowadzimy nie wprost.Przypu±¢my, »e s |= ϕ i nieprawda, »e s′ |= ϕ. Zatem z def. 2.5 dla operatoraA otrzymujemy, »e istnieje ±
ie»ka σ′ ze stanu s′ taka, »e nieprawda, »e σ′ |= ψ.Z lematu 5.29 istnieje ±
ie»ka σ ze stanu s odpowiadaj¡
a ±
ie»
e σ′. Z zaªo»enia104



induk
yjnego otrzymujemy nieprawda, »e σ |= ψ, 
zyli ze stanu s istnieje ±
ie»ka σtaka, »e nieprawda, »e σ |= ψ, a wi�
 nieprawda, »e s |=Aψ. Sprze
zno±¢.Przypu±¢my z kolei, »e s′ |= ϕ i nieprawda, »e s |= ϕ. Zatem istnieje ±
ie»ka σ zestanu s taka, »e nieprawda, »e σ |= ψ. Z lematu 5.28 istnieje ±
ie»ka σ′ ze stanu
s′ odpowiadaj¡
a ±
ie»
e σ. Z zaªo»enia induk
yjnego otrzymujemy nieprawda, »e
σ′ |= ψ, 
zyli ze stanu s′ istnieje ±
ie»ka σ′ taka, »e nieprawda, »e σ′ |= ψ, a wi�
nieprawda, »e s′ |=Aψ. Sprze
zno±¢.Pokazali±my, »e s |=Aψ ⇔ s′ |=Aψ.4. Nie
h ϕ = ψ, gdzie ϕ jest formuª¡ ±
ie»kow¡, a ψ jest formuª¡ stanow¡. W takimprzypadku, z def. 2.5 σ |= ϕ ⇔ s |= ψ. Z zaªo»enia induk
yjnego s |= ψ ⇔ s′ |= ψ,a wi�
 σ |= ϕ⇔ σ′ |= ϕ.5. ϕ =U(ψ1, ψ2) jest formuª¡ ±
ie»kow¡. Przypu±¢my, »e σ |=U(ψ1, ψ2). Z de�ni
jioperatora U istnieje k ≥ 0 takie, »e σk |= ψ2 i dla ka»dego 0 ≤ i < k za
hodzi
σi |= ψ1. Skoro ±
ie»ki σ i σ′ odpowiadaj¡ sobie, to zgodnie z lematem 5.28 istniejepodziaª ±
ie»ki σ na bloki B1, B2, . . . taki, »e dla ka»dego j ≥ 1, Bj i B′

j s¡ niepustei sko«
zone oraz ka»dy stan z Bj jest w rela
ji ∼=pp z ka»dym stanem z B′
j. Nie
h

σk b�dzie ±
ie»k¡ ze stanu nale»¡
ego do bloku Bm. Wobe
 tego istnieje ±
ie»ka σ′
lwy
hodz¡
a z pierwszego stanu nale»¡
ego do bloku B′

m taka, »e σk i σ′
l odpowiadaj¡sobie. Korzystaj¡
 z zaªo»enia induk
yjnego σ′

l |= ψ2.Przypu±¢my, »e istnieje 0 ≤ j < l takie, »e nieprawda, »e σ′
j |= ψ1. Nie
h s′j b�dziepierwszym stanem ±
ie»ki σ′

j i nie
h B′
n b�dzie blokiem do którego nale»y stan s′j(n < m). Z lematu 5.28 do bloku Bn nale»y 
o najmniej jeden stan, który jest wrela
ji ∼=pp ze stanem s′j . A zatem istnieje 0 ≤ i < k takie, »e nieprawda, »e σi |= ψ1,
o jest sprze
zne z zaªo»eniem. A zatem dla ka»dego 0 ≤ j < l za
hodzi σ′

j |= ψ1. Coko«
zy dowód tego, »e σ′ |= ϕ.Dowód w drug¡ stron� mo»emy przeprowadzi¢ w analogi
zny sposób korzystaj¡
 zlematu 5.29. ⊓⊔Dowód twierdzenia 5.22:Wynika z faktu 5.30 i z lematu 5.32. ⊓⊔5.4 Wyniki eksperymentalneW tej 
z�±
i rozdziaªu 
h
ieli±my pokaza¢ jakie zna
zenie prakty
zne ma metoda 
i�
ia.Prototyp implementa
ji metody dla podklasy j�zyka bazowego (bez komunika
ji syn
hro-ni
znej) zostaª wykonany przez Pawªa Janowskiego. Implementa
ja dla obe
nej, peªnejwersji j�zyka jest przedmiotem pra
y magisterskiej Jerzego �osia. Przedstawiamy wybranewyniki eksperymentów sprawdzaj¡
y
h efektywno±¢ metody. Testy przeprowadzono na sys-temie Linux Fedora, na maszynie wyposa»onej w pro
esor Intel Pentium 4�3 GHz i 2 GBpami�
i RAM.O
zywi±
ie, nie dla wszystki
h programów po zastosowaniu metody reduk
ji i
h rozmiarsi� zmiejsza. Z przykªadów prezentowany
h w rozprawie (rodz. 3.4) wido
zn¡ reduk
j�105



udaªo si� uzyska¢ dla protokoªu zmieniaj¡
ego si� bitu. W obywdu wersja
h protokoªu Fi-s
hera (punkt 3.4.2) wszystkie elementy systemu s¡ istotne dla prawdziwo±
i przedstawio-ny
h wªasno±
i. W przykªadzie produ
enta i konsumenta (punkt 3.4.1) dla przedstawionegozbioru zmienny
h zdaniowy
h nie jest istotny bufor b, ani zmienne p i c. Reduk
ja ta nie majednak wpªywu na rozmiar automatu globalnego. Natomiast zbiór automatów dla zredu-kowanego systemu skªada si� tylko z dwó
h automatów (dla produ
enta i konsumenta, niema automatu dla bufora). Uwa»amy, »e metoda 
i�
ia b�dzie dawa¢ najbardziej wido
znerezultaty w przypadku zªo»ony
h systemów, w który
h wyst�puj¡ du»e ilo±
i dany
h nieko-nie
znie istotny
h dla ka»dej z badany
h wªasno±
i.Protokóª zmieniaj¡
ego si� bituRozwa»my po raz ostatni protokóª zmieniaj¡
ego si� bitu. Jak poprzednio, dla protokoªubadamy wªasno±¢ zde�niowan¡ w punk
ie 3.4.3 wyra»on¡ przez:
ϕ = AG((s1 ∧ r1 ∧ sbit0) ⇒ rbit0)a tak»e symetry
zn¡ formuª�
θ = AG((s1 ∧ r1 ∧ rbit0) ⇒ sbit0)dla kilku warto±
i parametrówM (rozmiar bufora) i N (li
zba ró»ny
h dany
h). Zauwa»my,»e problem sprawdzenia prawdziwo±
i formuªy ϕ sprowadza si� do zbadania osi¡galno±
istanu, w którym za
hodzi s1 ∧ r1 ∧ sbit0 ∧ ¬rbit0. Je»eli taki stan nie jest osi¡galny,to formuªa ϕ jest prawdziwa. Podobnie, »eby sprawdzi¢ prawdziwo±¢ formuªy θ, badamyosi¡galno±¢ stanu, w którym za
hodzi s1 ∧ r1 ∧ ¬sbit0 ∧ rbit0.Na po
z¡tku, dla ka»dej pary parametrów z programu w j�zyku bazowym opisuj¡
egoprotokóª zostaª wygenerowany globalny automat 
zasowy i zbiór automatów lokalny
h. T�sam¡ 
zynno±¢ powtórzono dla zredukowanego protokoª. Reduk
ja dla obywdu formuª jesttaka sama, poniewa» obydwie s¡ zbudowane nad tym samym zbiorem zmienny
h zdanio-wy
h.Ch
ieli±my zbada¢ wpªyw reduk
ji dla ró»ny
h podej±¢ do wery�ka
ji modelowej auto-matów 
zasowy
h. Wybrali±my dwa zupeªnie ró»ne wery�katory: Kronos [DOTY95℄ opartyo trady
yjn¡ metod� przeszukiwania przestrzeni stanów oraz VerICS [DJJ+03a℄ wykorzy-stuj¡
y metod� kodowania rozwini�
ia modelu do pewnej gª�boko±
i w posta
i formuªylogiki zdaniowej (realizowane przez moduª o nazwie BMC [WZP03℄), której speªnialno±¢jest nast�pnie badana przez odpowiednie narz�dzia (wybrali±my MiniSat [Min06℄).W tabeli 5.1 przedstawiono wyniki wery�ka
ji protokoªu ABP za pomo
¡ Kronosa. We-ry�kator przyjmuje na wej±
iu globalny automat 
zasowy. Rozmiary automatów globalny
h(li
zba loka
ji i tranzy
ji) znajduj¡ w 
zwartej i pi¡tej kolumnie tabeli. Testy ozna
zoneprzez O przeprowadzono dla automatu wygenerowanego dla pierwotnej wersji protokoªu(rys. 3.4). Testy ozna
zone jako A wykonano dla tego samego automatu przy zastosowaniute
hniki reduk
ji zwanej metod¡ aktywny
h zegarów [DY96℄, która jest zaimplementowanaKronosie. Wresz
ie symbolem R ozna
zone s¡ testy przeprowadzone dla automatu wyge-nerowanego dla protokoªu zredukowanego metod¡ 
i�
ia (rys. 5.8).106



formuªa parametry test loka
je tranzy
je gª�boko±¢ 
zas(s)
ϕ M = 1, N = 2 O 1287 3791 6 0.193A 1287 3791 6 0.195R 1128 3303 6 0.159
ϕ M = 2, N = 2 O 9081 35257 6 1.609A 9081 35257 6 1.633R 8142 31457 6 1.414
ϕ M = 3, N = 2 O 47926 210228 6 9.054A 47926 210228 6 9.198R 33804 147920 6 6.641
θ M = 1, N = 2 O 1287 3791 15 0.199A 1287 3791 15 0.198R 1128 3303 14 0.137
θ M = 2, N = 2 O 9081 35257 15 1.619A 9081 35257 15 1.624R 8142 31457 14 1.461
θ M = 3, N = 2 O 47926 210228 15 9.186A 47926 210228 15 9.200R 33804 147920 14 6.496Tabli
a 5.1: Wyniki eksperymentalne wery�ka
ji ABP (Kronos) dla D = L = U = 1Obydwie wery�kowane formuªy okazaªy si� nieprawdziwe. Kontrprzykªad zbudowanyprzez wery�kator dla formuªy ϕ (taki sam dla wszystki
h przypadków) jest nast�puj¡
y:

s0
l1
−→ s1

l12
−→ s2

l9
−→ s3

l11
−→ s4

l15
−→ s5

10
−→ s6

l2
−→ s7 . . .Je»eli dane i komunikat dotr¡ do Odbior
y, a potwierdzenie odbioru zostanie zgubione, towarto±¢ bitu Nadaw
y nadal b�dzie równa 0, pod
zas gdy bit Odbior
y zostanie zmieniony na1. W wyniku wery�ka
ji formuªy θ otrzymano nast�puj¡
e kontrprzykªady � dla programuoryginalnego:

s0
l1
−→ s1

l12
−→ s2

l9
−→ s3

l11
−→ s4

l14
−→ s5

10
−→ s6

l3
−→ s7

l5
−→ s8

l7
−→ s9

1
−→ s10

l8
−→ s11

l1
−→

s12
l12
−→ s13

l9
−→ s14

l1
−→ s15

10
−→ s16

l2
−→ s17 . . .a dla programu zredukowanego:

s0
l1
−→ s1

l12
−→ s2

l9
−→ s3

l11
−→ s4

l14
−→ s5

10
−→ s6

l3
−→ s7

l5
−→ s8

1
−→ s9

l8
−→ s10

l1
−→ s11

l12
−→

s12
l9
−→ s13

l1
−→ s14

10
−→ s15

l2
−→ s16 . . .Szósta kolumna zawiera li
zb� tranzy
ji ak
yjny
h w kontrprzykªadzie. W ostatniej kolum-nie umiesz
zono 
zas wery�ka
ji formuªy (w sekunda
h).Na podstawie wyników z tabeli 5.1 mo»na zauwa»y¢, »e metoda aktywny
h zegarów niedaje rezultatów (niewielki wzrost 
zasu wery�ka
ji jest spowodowany dodatkow¡ analiz¡).107



bm
 minisatformuªa parametry test gª�boko±¢ klauzule 
zas(s) MB 
zas(s) MB
ϕ M = 1, N = 1 O 6 278188 44.1 23.4 0.39 21.0R 6 235545 39.8 20.1 0.29 18.9
ϕ M = 1, N = 2 O 6 285890 45.7 24.0 0.37 21.2R 6 235545 39.8 20.1 0.29 18.9
ϕ M = 2, N = 2 O 6 1371623 662.9 105.6 2.78 84.2R 6 1328838 522.3 101.0 3.17 82.2
θ M = 1, N = 1 O 15 1151981 232.5 76.0 4.26 65.3R 14 828979 190.7 56.8 2.44 49.9
θ M = 1, N = 2 O 15 1174353 245.2 77.5 2.28 72.5R 14 828979 190.7 56.8 2.44 49.9
θ M = 2, N = 2 O 15 4346778 3649.1 278.8 60.8 232.2R 14 3783769 2792.4 254.0 237.2 194.0Tabli
a 5.2: Wyniki eksperymentalne wery�ka
ji ABP (VerICS) dla D = L = U = 1Stanowi to potwierdzenie faktu, »e li
zba zegarów w automata
h 
zasowy
h generowany
hzgodnie z metod¡ opisan¡ w rozdz. 4 jest minimalna (nie daje si� zredukowa¢). Rozmiaryautomatów uzyskany
h dla zredukowany
h programów s¡ mniejsze od rozmiarów automa-tów dla oryginalny
h programów. W przypadku wery�ka
ji formuªy θ ma to wªyw nadªugo±¢ kontrprzykªadu (jedna z tranzy
ji kontrprzykªadu dla oryginalnego programu jestnieistotna). Wida¢ równie» ró»ni
� w 
zasa
h wery�ka
ji (propor
jonaln¡ do ró»ni
y wrozmiara
h automatów).Tabela 5.2 przedstawia zestawienie testów przeprowadzony
h za pomo
¡ wery�katoraVerICS. Tym razem dla oryginalnego i zredukowanego protokoªu wygenerowano zbiory au-tomatów skªadowy
h. W kolejny
h kolumna
h tabeli przedstawiono li
zb� klauzul formuªyzdaniowej zbudowanej przez moduª BMC, a tak»e ilo±¢ 
zasu (w sekunda
h) i pami�
i (wmegabajta
h) potrzebnej do jej zbudowania. Podane wielko±
i doty
z¡ tylko rozwini�
iao gª�boko±
i5 podanej w trze
iej kolumnie (
zyli najmniejszej gª�boko±
i, na której mo»naznale¹¢ kontrprzykªad). Dwie ostatnie kolumny pokazuj¡ ilo±¢ 
zasu i pami�
i wykorzysta-nej do sprawdzenia speªnialno±
i formuªy przez MiniSat.W opra
owaniu brak wyników wery�ka
ji formuª dla N = 2 iM = 3 ze wzgl�du na bar-dzo dªugi 
zas generowania formuª przez moduª (testy przerwano po 2 godzina
h). Mo»nazauwa»y¢, »e wielko±¢ formuª zdaniowy
h (wyra»ona jako li
zba klauzul) jest mniejsza dlaautomatów powstaªy
h dla zredukowany
h programów, a tak»e, »e krótszy jest 
zas i ilo±¢pami�
i potrzebnej do i
h zbudowania. Ró»ni
a jest bardziej wyra¹na w testa
h dla for-muªy θ ze wzgl�du na wi�ksz¡ gª�boko±¢ rozwini�
ia modelu. Reduk
ja nie ma natomiastjednozna
znego wpªywu na 
zas dziaªania programu MiniSat, który dla pewny
h przypad-ków jest krótszy, a dla inny
h dªu»szy w porównaniu z 
zasem uzyskanym dla oryginalnegoprogramu.5Rozumianej jako li
zba tranzy
ji ak
yjny
h. 108



parametry test loka
je tranzy
je gª�boko±¢ 
zas(s)
N = 2 O 444 1141 10 0.043A 444 1141 10 0.047R 326 848 8 0.035
N = 3 O 2604 8358 11 0.212A 2604 8358 11 0.295R 1614 5238 9 0.120Tabli
a 5.3: Wyniki eksperymentalne wery�ka
ji Fabryki (Kronos)FabrykaProtokóª zmieniaj¡
ego si� bitu jest przykªadem systemu asyn
hroni
znego. Ch
ieli±myrównie» pokaza¢ przykªad wery�ka
ji programu syn
hroni
znego. Wybrali±my i opisali±myw j�zyku bazowym dziaªanie pewnej Fabryki omówione w pra
y [DY95℄ (rys. 5.12). Systemskªada si� z pro
esów modeluj¡
y
h robota umiesz
zaj¡
ego towary na przesuwaj¡
ej si� ta-±mie (Robot D), robota zdejmuj¡
ego towary z ta±my (Robot G), moduªu przetwarzaj¡
egotowary (Sta
ja) oraz z N pro
esów reprezentuj¡
y
h towary. Pro
esy systemu wykonuj¡wspólnie pewne tranzy
je (na przykªad podniesienie towaru z ta±my jest wykonywane przezpro
es modeluj¡
y odpowiedniego robota, sta
j�, a tak»e przez pro
es reprezentuj¡
y pod-noszony towar). W programie nie ma zmienny
h ani buforów.Dla tego przykªadu sprawdzamy jedn¡ z wªasno±
i równie» przedstawiony
h w pra
y[DY95℄, a mianowi
ie, 
zy mo»liwa jest sytua
ja, w której jeden z towarów spadnie z ta±my(jeden z pro
esów opisuj¡
y
h towary znajdzie si� w stanie ozna
zonym szarym kolorem).Wªasno±¢ okazaªa si� prawdziwa. Metoda testowania tego przykªadu byªa taka sama jakpoprzednio. Po zastosowaniu metody 
i�
ia okazaªo si�, »e w obydwu pro
esa
h opisuj¡
y
hroboty po dwa stany s¡ nieistotne dla badanej wªasno±
i.Wyniki wery�ka
ji Fabryki za pomo
¡ Kronosa znajduj¡ si� w tabeli 5.3. Testy udaªosi� przeprowadzi¢ tylko dla dwó
h warto±
i parametru N . Podobnie jak w poprzednimprzypadku, metoda aktywny
h zegarów nie daje »adnej reduk
ji. Natomiast dzi�ki metodzie
i�
ia rozmiar automatu globalnego dla zredukowanego programu jest mniejszy, a 
o za tymidzie tak»e dªugo±¢ ±wiadka (przykªadu ±wiad
z¡
ego o tym, »e formuªa jest prawdziwa) oraz
zas potrzebny na jego znalezienie.parametry test gª�boko±¢ klauzule 
zas(s) MB 
zas(s) MB

N = 2 O 10 305696 3.91 20.6 3.27 19.13R 8 224986 2.76 15.9 1.31 14.29
N = 3 O 11 426534 5.83 27.4 13.86 27.77R 9 317234 4.10 21.2 3.97 19.66
N = 4 O 12 571001 7.88 35.8 221.23 130.51R 10 428707 5.33 27.7 64.54 42.95Tabli
a 5.4: Wyniki eksperymentalne wery�ka
ji Fabryki (VerICS)Nast�pna tabela (5.4) prezentuje wyniki wery�ka
ji tego przykªadu przy u»y
iu systemu109
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(Y=0)Rysunek 5.13: Przykªad programu niestrukturalnegoVerICS. W tym przypadku udaªo si� przeprowadzi¢ testy tak»e dla N = 4 (dla wi�kszejwarto±
i N nie przeprowadzano testów). Wida¢, »e efektywno±¢ metody 
i�
ia (ze wzgl�duna wszystkie mierzone wielko±
i) ro±nie wraz ze wzrostem li
zby skªadowy
h systemu. Tymrazem 
zas sprawdzania speªnialno±
i formuªy przez Minisat okazaª si� wyra¹nie krótszydla automatów uzyskany
h dla zredukowanego programu (
o jest spowodowane dosy¢ du»¡ró»ni
¡ dªugo±
i najkrótszego ±wiadka, a tak»e rozmiarów automatów).Podsumowuj¡
 mo»emy stwierdzi¢, »e metoda 
i�
ia okazuje si� dosy¢ skute
zna. Jejefektywno±¢ ro±nie wraz ze wzrostem rozmiar wery�kowany
h systemów.5.5 Podsumowanie rozdziaªuKonstruk
je niestrukturalneMetoda 
i�
ia nie redukuje poprawnie programów niestrukturalny
h, poniewa» warunekCD2 nie jest wystar
zaj¡
y dla programów zawieraj¡
y
h 
ykle z wieloma stanami wej-±
iowymi. Jest mo»liwa sytua
ja, w której mimo, »e stan q1 nale»y do wszystki
h maksy-malny
h ±
ie»ek ze stanu q2 i zawsze istnieje tranzy
ja mo»liwa do wykonania ze stanu q2,to jednak stan q1 nie zostanie osi¡gni�ty. Przykªad takiej sytua
ji pokazuje rysunek 5.13.Dla warto±
iowania po
z¡tkowego v0(X) = v0(Y ) = 1 w programie (a) stan S2 nie jestosi¡galny, a w programie (b) jest. Usuni�
ie dozorów tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu S1ma wpªyw na osi¡galno±¢ stanu S2.Aby skorzysta¢ z metody 
i�
ia dla programu niestrukturalnego nale»y przeksztaª
i¢ gonajpierw na równowa»ny program strukturalny. Metoda takiego przeksztaª
enia podana w[ASU02℄ stosuje si� równie» do j�zyka bazowego.111



Metoda 
i�
ia w literaturzeMetoda 
i�
ia zaproponowana po raz pierwszy przez Weisera [Wei84℄ pierwotnie byªa stoso-wana do uprosz
zania pro
esów ±ledzenia (ang. debugging) i symula
ji programów. Dobryprzegl¡d wielu te
hnik i odmian metody 
i�
ia stanowi pra
a [Tip95℄.Pierwsza próba wykorzystania tej metody do reduk
ji przestrzeni stanów w wery�ka
jimodelowej systemów bez 
zasu zostaªa podj�ta w [MT98℄ dla Promeli, j�zyka wej±
iowegowery�katora modelowego SPIN [Hol97℄. Autorzy tej pra
y wprowadzili intui
je dla takzwanego niedokªadnego 
i�
ia (ang. impre
ise sli
e), jednak nie przedstawili swojej metodyformalnie.Pra
a [HDZ99℄ prezentuje metod� 
i�
ia sekwen
yjny
h programów w j�zyku Java,która za
howuje prawdziwo±¢ fromuª logiki temporalnej LTL. Kolejna pra
a ty
h autorów[HCD+99℄ uogólnia t� te
hnik� dla wielow¡tkowy
h programów w Javie. Moduª implemen-tuj¡
y t� metod� jest 
z�±
i¡ systemu wery�ka
yjnego Bandera [DHS99℄.Metoda 
i�
ia jest równie» wykorzystywana do reduk
ji j�zyka opisu systemów 
zasow-
yh IF [BFG+99℄, jednak podobnie jak poprzednio jest zde�niowana jedynie dla bez
zaso-wego podzbioru tego j�zyka [BFG00℄.
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Rozdziaª 6PodsumowaniePodsumowuj¡
, do gªówny
h wyników rozprawy nale»y opra
owanie:
• J�zyka bazowego do opisu systemów 
zasowy
h,
• Metody generowania automatów 
zasowy
h dla spe
y�ka
ji w j�zyku bazowym,
• Metody reduk
ji systemów 
zasowy
h wykorzystuj¡
ej metod� 
i�
ia.Przedstawiona metoda generowania automatów 
zasowy
h zostaªa wykorzystana mi�-dzy innymi w pro
esie wery�ka
ji systemów (tak»e bez
zasowy
h) opisany
h w j�zyka
hEstelle [DJJ02℄, UML [NPLK06℄, Promela [NDJ06℄ i Java [OWS06℄, a tak»e do wery�ka-
ji protokoªów kryptogra�
zny
h uwzgl�dniaj¡
y
h zale»no±
i 
zasowe [JP06a, JP07℄, gdziejako j�zyk opisu zostaª wykorzystany j�zyk bazowy.Dalsze plany badaw
ze autorki rozprawy obejmuj¡ opra
owanie inny
h metod staty
znejreduk
ji dla systemów z 
zasem, taki
h jak staty
zne reduk
je 
z�±
iowo porz¡dkowe.
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Symbole i ozna
zenia
dd
−→ zale»no±¢ dany
h, str. 70
cd
−→ zale»no±¢ przepªywu sterowania, str. 71
td
−→ zale»no±¢ 
zasowa, str. 79
sd
−→ zale»no±¢ od syn
hroniza
ji, str. 81
∼=gp rela
ja na stana
h automatu globalnego i produktowego, str. 93
∼=pa rela
ja na stana
h programu i automatu, str. 43
∼=pp rela
ja na stana
h programu i zredukowanego programu, str. 57
action(t) ak
ja tranzy
ji t, str. 22
B(g, v) warto±¢ wyra»enia logi
znego g dla warto±
iowania v, str. 27
B zbiór buforów programu, str. 21
E(e, v) warto±¢ wyra»enia arytmety
znego e dla warto±
iowania v, str. 27
constraint(t) warunek na zegara
h dla tranzy
ji t, str. 40
c(t) zegar odpowiadaj¡
y tranzy
ji t, str. 40
def(a) zbiór zmienny
h de�niowany
h przez opera
j� a, str. 25
delay(t) dozwolone opó¹nienie tranzy
ji t, str. 22
delay(π) opó¹nienie na ±
ie»
e π, str. 78
δ ∈ IR+ etykieta przej±
ia 
zasowego
enabled(t, l) tranzy
ja t jest mo»liwa do wykonania w kon�gura
ji l, str. 29
enabled(t, s) tranzy
ja t jest mo»liwa do wykonania w stanie s, str. 29
expired(t, s) tranzy
ja t jest przeterminowana w stanie s, str. 29
fireable(t, s) tranzy
ja t jest gotowa do wykonania w stanie s, str. 29
Γi zbiór etykiet pro
esu Pi, str. 21
Γ =

⋃n
i=1 Γi zbiór etykiet programu, str. 21

γ ∈ Γ etykieta przej±
ia ak
yjnego
Γ(γ) zbiór numerów pro
esów maj¡
y
h etykiet� γ, str. 28
guard(t) dozór tranzy
ji t, str. 22
guards(q) zbiór opera
ji z dozorów tranzy
ji wy
hodz¡
y
h z q ∈ Q, str. 25
in(q) zbiór tranzy
ji w
hodz¡
y
h do stanu q, str. 25
J (v, α) warto±
iowanie otrzymane z v po wykonaniu ak
ji α, str. 28
λ ∈ Γ ∪ IR+ etykieta przej±
ia w systemie tranzy
yjnym dla programu, str. 29
l = (q1, . . . , qn, v) kon�gura
ja programu, str. 28
label(t) etykieta tranzy
ji t, str. 22
label(γ, l, l′) etykieta dla tranzy
ji automatu skªadowego, str. 51
lower_bound(t) dolne ograni
zenie dozwolonego opó¹nienia tranzy
ji t, str. 77121



lower_bound_sign : (t) ostro±¢ dolnego ograni
zenia dozwolonego opó¹nienia tranzy
ji t, str. 77
lower_bound(π) dolne ograni
zenie opó¹nienia na ±
ie»
e π, str. 78
lower_bound_sign : (π) ostro±¢ dolnego ograni
zenia opó¹nienia na ±
ie»
e π, str. 78
Ma model automatu globalnego TA, str. 13
M′

a model automatu produktowego TA′, str. 13
M′ model zredukowanego programu P ′, str. 32
M, Mp model programu P , str. 32
µ warto±
iowanie opó¹nie«, str. 28
µ0 po
z¡tkowe warto±
iowanie opó¹nie«, str. 28
µ(q) opó¹nienie w stanie kontrolnym q, str. 28
nut(Pi) maksymalna li
zba tranzy
ji pilny
h wy
hodz¡
y
h z jednego stanu, str. 39
nut(q) li
zba tranzy
ji pilny
h wy
hodz¡
y
h ze stanu q, str. 39
opers(action(t)) zbiór wszystki
h opera
ji z ak
ji tranzy
ji t, str. 24
opers(guard(t)) zbiór wszystki
h opera
ji z dozoru tranzy
ji t, str. 24
opers(t) zbiór wszystki
h opera
ji tranzy
ji t, str. 24
Ops zbiór wszystki
h opera
ji programu, str. 24
out(q) zbiór tranzy
ji wy
hodz¡
y
h ze stanu q, str. 25
π ±
ie»ka w pro
esie, str. 25
Pi i-ty pro
es, str. 21
P ′
i zredukowany i-ty pro
es, str. 90

P program, str. 21
P ′ zredukowany program, str. 90
Ψ(X) zbiór warunków na zegara
h ze zbior X , str. 10
ψ warunek na zegara
h, str. 10
PV zbiór zmienny
h zdaniowy
h, str. 32
PV ′ zbiór zmienny
h zdaniowy
h dla automatów skªadowy
h, str. 54
q ∈ Q stan kontrolny, str. 21
q0 ∈ Q po
z¡tkowy stan kontrolny, str. 21
q1 =⇒ q2 istnieje ±
ie»ka z q1 do q2 w pro
esie, str. 86
q1

inv
=⇒ q2 istnieje niewido
zna ±
ie»ka z q1 do q2 w pro
esie, str. 86

Q =
⋃n
i=1Qi zbiór stanów kontrolny
h programu, str. 21

Qi zbiór stanów kontrolny
h pro
esu Pi, str. 21
Q′
i zbiór stanów w zredukowanym pro
esie P ′

i , str. 90
QRi zbiór stanów, z który
h s¡ osi¡galne stany istotne w Pi, str. 84
Qϕi zbiór stanów istotny
h w pro
esie Pi, str. 84
s = (q1, . . . , qn, v, µ) stan programu, str. 28
s0 = (q01 , . . . , q

0
n, v

0, µ0) po
z¡tkowy stan programu, str. 29
source(t) stan ¹ródªowy tranzy
ji t, str. 22
synch(t) 
zy tranzy
ja t jest syn
hroni
zna, str. 28
Σ zbiór etykiet automatu TA, str. 10
Σ(λ) zbiór numerów automatów maj¡
y
h etykiet� λ, str. 12
σ ±
ie»ka w systemie tranzy
yjnym, przebieg programu, str. 30
TSa system tranzy
yjny automatu globalnego TA, str. 11
TS′

a system tranzy
yjny automatu produktowego TA′, str. 11
TS, TSp system tranzy
yjny programu P , str. 29
TS′ system tranzy
yjny zredukowanego programu P ′, str. 29122



TA automat globalny dla programu P , str. 41
TAi i-ty automat skªadowy, str. 52-53
TA′ automat produktowy, str. 57
target(t) stan ¹ródªowy tranzy
ji t, str. 22
τ0 po
z¡tkowe warto±
iowanie zegarów, str. 10
τ warto±
iowanie zegarów, str. 10
τ(x) warto±¢ zegara x, str. 10
T =

⋃n
i=1 Ti zbiór tranzy
ji programu, str. 21

Ti zbiór tranzy
ji pro
esu Pi, str. 21
t ∈ T tranzy
ja, str. 21
upper_bound(t) górne ograni
zenie dozwolonego opó¹nienia tranzy
ji t, str. 77
upper_bound_sign : (t) ostro±¢ górnego ograni
zenia dozwolonego opó¹nienia tranzy
ji t, str. 77
upper_bound(π) górne ograni
zenie opó¹nienia na ±
ie»
e π, str. 78
upper_bound_sign : (π) ostro±¢ górnego ograni
zenia opó¹nienia na ±
ie»
e π, str. 78
upper_contr(t) górne ograni
zenie na zegary dla tranzy
ji t, str. 40
upper_delay(t) górne dozwolone opó¹nienie tranzy
ji t, str. 22
urgent(t) atrybut pilno±
i tranzy
ji t, str. 22
use(a) zbiór zmienny
h u»ywany
h w opera
ji a, str. 25
v warto±
iowanie zmienny
h i buforów, str. 27
v0 po
z¡tkowe warto±
iowanie zmienny
h, str. 27
vars(a) zbiór zmienny
h wyst�puj¡
y
h w opera
ji a, str. 23
vars(e) zbiór zmienny
h wyst�puj¡
y
h w wyra»eniu e, str. 23
V zbiór zmienny
h programu, str. 21
VG zbiór zmienny
h globalny
h, str. 24
V ′
G zbiór niezale»ny
h zmienny
h globalny
h, str. 51
Vi zbiór zmienny
h lokalny
h pro
esu Pi, str. 24
V ′
i zbiór zmienny
h od który
h zale»y posta¢ niezmiennika pro
esu Pi, str. 51

V funk
ja warto±
iuj¡
a stany z TS, str. 32
V ′ funk
ja warto±
iuj¡
a stany z TS ′, str. 32
VTA funk
ja warto±
iuj¡
a loka
je automatu globalnego, str. 42
V ′
TAi

funk
ja warto±
iuj¡
a loka
je i-tego automatu skªadowego, str. 54
Va funk
ja warto±
iuj¡
a stany z TS ′, str. 13
V ′
a funk
ja warto±
iuj¡
a stany TS′

a, str. 13
v(y) warto±¢ zmiennej y, str. 27
X zbiór zegarów automatu, str. 10
Y zbiór zegarów do wyzerowania, str. 10
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