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Streszczenie

Komercyjne systemy czasu rzeczywistego sa projektowane gléwnie w jezykach wyso-
kiego poziomu, wspomaganych przez narzedzia ulatwiajace ich testowanie, symulacje, czy
generowanie kodu wykonywalnego, ale rzadko wspierajace ich formalng weryfikacje. Przy-
ktadami jezykéw wysokiego poziomu, ktére pozwalaja na wyrazanie zaleznosci czasowych sa
Estelle i SDL, jezyki opisu protokoléw komunikacyjnych i systeméw rozproszonych. Réow-
niez popularne jezyki programowania i modelowania sa obecnie wzbogacane o elementy
umozliwiajace definiowanie warunkéw czasowych. Z drugiej strony duza cze$¢ badan w tej
dziedzinie dotyczy opracowania i rozwijania metod weryfikacji dla modeli takich jak auto-
maty czasowe i sieci Petriego z czasem. Intensywny rozwoj przezywaja zwlaszcza metody
weryfikacji modelowej automatéw czasowych.

Aby moc zastosowaé metody i narzedzia weryfikacji modelowej automatéw czasowych do
sprawdzania poprawno$ci systeméw czasowych, opisanych w jezykach wysokiego poziomu,
proponujemy dokonaé¢ ttumaczenia z tych jezykéw do automatéw czasowych. W tym celu
wprowadzamy reprezentacje posrednia, tak zwany jezyk bazowy. Generowanie automatow
odbywa sie w dwoch krokach. Najpierw opis systemu w danym jezyku jest tlumaczony
do reprezentacji posredniej, a z niej do automatéw czasowych. Na pierwszy krok powinny
sie sktadaé¢ przeksztatcenia wylacznie syntaktyczne. Dlatego jezyk bazowy musi byé¢ wy-
starczajaco bogaty, aby umozliwi¢ wyrazanie wszystkich istotnych aspektéw komunikacji
i synchronizacji systeméw wspotbieznych z ograniczeniami czasowymi.

W rozprawie zostaly przedstawione dwie metody generowania automatéw czasowych
dla systemu czasowego opisanego w jezyku bazowym. Pierwsza metoda konstruuje jeden
automat czasowy (tak zwany automat globalny) dla calego systemu. Niektore metody
i narzedzia weryfikacji modelowej dziataja duzo bardziej efektywnie, jezeli zamiast jednego
(najczesciej duzego) automatu moga operowaé na zbiorze mniejszych automatow, opisuja-
cych poszczegblne sktadowe systemu. Dlatego opracowano druga metode budujaca zbiér
automatéw czasowych dla systemu czasowego, w ktérym poszczegdlne automaty odpowia-
daja sktadowym systemu.

Istotnym problemem w praktycznym wykorzystaniu metod weryfikacji modelowe;j jest
wykladnicza eksplozja liczby standéw modelu. Dlatego, podczas generowania automatéw
czasowych wykorzystane sg metody redukcji modeli. Praca przedstawia zastosowanie ana-
lizy statycznej do uzyskania abstrakcyjnego modelu systemu. Proponowana metoda jest
oparta na technice ciecia programéw. W przedstawionej metodzie abstrakcja systemu za-
chowuje prawdziwo$¢ formut logiki temporalnej CTL* , to jest CTL* bez operatora na-
stepnego kroku.

Stowa kluczowe: systemy czasowe, automaty czasowe, weryfikacja modelowa, analiza
statyczna, metoda ciecia programéw

Klasyfikacja tematyczna pracy wedlug ACM Computing Classification System:
D.1.3, D.2.1, D.2.4, F.3.1.



Abstract

Formal methods used for a practical design of timed systems are based on the well
known specification languages like Estelle, SDL, or Lotos. These formalisms are supported
by various development facilities including editing, code and test generating, debugging, or
simulating. But, they lack automated verification tools. On the other hand, model checking
seems to be one of the leading and the most promising verification techniques for hardware
and software. Unfortunately, there is a gap between the above high level specification
languages and low level input formalisms (mostly networks of timed automata) for model
checkers.

The aim of this thesis is to cover this gap, i.e., to provide a method of generating timed
automata from high level specification languages. The main idea is to use an intermediate
representation. The process of translation involves two steps — a translation to the inter-
mediate language and from the intermediate language to timed automata. The first step
should be merely syntactical, because the intermediate language is rich enough to describe
all important aspects of communication and concurrency.

Twe thesis provides two methods of generating timed automata. The first one constructs
one automaton for the whole system whereas the other one — a network of automata, one
for each component of the specified system. A description in terms of local components
provides a more compact representation and can be exploited by symbolic model checking
methods that take advantage of locality to alleviate the state explosion problem.

The thesis proposes also how static analysis can be used to extract an abstract model
of a timed system. Our method uses techniques of program slicing to examine syntax of
a system modeled in the intermediate language. The method is property driven. The
abstraction is exact with respect to all properties expressed in the temporal logic CTL* y,
i.e., CTL* without the next step operator. The reduction is perfomed at the very beginning
of the verification process and this makes it beneficial and efficient in handling the state
explosion problem.

Keywords: timed systems, timed automata, model checking, static analysis, program
slicing

ACM Computing Classification System: D.1.3, D.2.1, D.2.4, F.3.1.
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Rozdzial 1

Wstep

Systemy czasu rzeczywistego, nazywane tez systemami czasowymi, to systemy, ktorych
dzialanie jest uzaleznione od upltywu czasu. Weryfikacja systeméw czasowych jest waznym
zagadnieniem wspolczesnej informatyki ze wzgledu na to, ze coraz wiecej takich systeméow
ma wplyw na nasze bezpieczenstwo — na przyktad systemy sterowania ruchem drogowym
i kolejowym, czy oprogramowanie sprzetu medycznego.

Modelowanie systeméw wspotbieznych, w tym takze czasowych, opiera sie gtéwnie na
trzech podejsciach: algebrze procesow [MilR0)|, komunikujacych sie automatach [ZieS7] i sie-
ciach Petriego [Reif5]. Jezyki wyzszego rzedu opisujace systemy czasowe bazuja gléwnie
na powyzszych modelach, co umozliwia odpowiednie adaptowanie metod weryfikacji. Duza
cze$¢ badan w tej dziedzinie dotyczy opracowania i rozwijania metod weryfikacji dla modeli
systemow wspolbieznych z czasem takich jak automaty czasowe [ADI0)] i sieci Petriego z
czasem [WalR3|. Intensywny rozwdj przezywaja zwlaszcza metody weryfikacji modelowe;
(ang. model checking) automatow czasowych, czego dowodem jest powstanie i state udosko-

nalanie narzedzi takich jak Kronos [DOTY95|, UppAal [PLO0|, HyTech [HHEWT97] a takze
VerICS [DII703a], rozwijany w Instytucie Podstaw Informatyki PAN.

Z drugiej strony, komercyjne systemy czasu rzeczywistego sa projektowane gltéwnie w
jezykach wyzszego poziomu, wspomaganych przez narzedzia utatwiajace ich testowanie,
symulacje, czy generowanie kodu wykonywalnego, ale rzadko wspierajace ich formalng we-
ryfikacje. Przykladami jezykéw wysokiego poziomu, ktére pozwalaja na wyrazanie zalezno-
§ci czasowych sg Estelle [ISO97] i SDL [MT0I], jezyki opisu protokotéw komunikacyjnych
i systemow rozproszonych. Réwniez powszechnie stosowane jezyki modelowania (takie jak
UML), a nawet popularne jezyki programowania sa obecnie wzbogacane o elementy umoz-

liwiajace definiowanie warunkow czasowych [BGO0L, [D.IPVOY].

Aby méc zastosowaé metody i narzedzia weryfikacji modelowej automatéw czasowych do
sprawdzania poprawno$ci systeméw czasowych, opisanych w jezykach wysokiego poziomu,
proponujemy dokonaé¢ ttumaczenia z tych jezykéw do automatéw czasowych.

Istotnym problemem w praktycznym wykorzystaniu metod weryfikacji modelowej jest

wyktadnicza eksplozja liczby stanéw modelu. Dlatego, podczas generowania automatéw
czasowych wykorzystane sg metody redukcji modeli.



Cele rozprawy

Podstawowym zamierzeniem rozprawy jest dostarczenie metod i narzedzi generowania au-
tomatéw czasowych na podstawie opisu systeméw w jezykach wysokiego poziomu. W tym
celu wprowadzamy reprezentacje posrednia, tak zwany jezyk bazowy. Generowanie automa-
tow odbywa sie w dwoch krokach. Najpierw opis systemu w danym jezyku jest ttumaczony
do reprezentacji posredniej, a z niej do automatéw czasowych. Na pierwszy krok powinny
sie sktadaé przeksztatcenia wylacznie syntaktyczne. Dlatego jezyk bazowy musi byé¢ wy-
starczajaco bogaty, aby umozliwi¢ wyrazanie wszystkich istotnych aspektéw komunikacji
i synchronizacji systeméw wspotbieznych z ograniczeniami czasowymi.

Dla systemu opisanego w jezyku bazowym opracowano metody konstruowania automa-
toéw czasowych, a takze metode redukcji, dzieki ktorej budowane automaty maja mniejsze
rozmiary (w sensie liczby zegarow, stanow i tranzycji). Jezyk bazowy i obie metody zostana
kréotko omoéwione w kolejnych punktach, ktére odpowiadaja gtéwnym rozdziatom rozprawy.

Jezyk bazowy

System czasu rzeczywistego opisujemy w jezyku bazowym jako zbiér proceséw, zmien-
nych calkowitych i buforéw komunikacyjnych. Kazdy proces jest przedstawiony w sposob
automatowo-zorientowany. Procesy wykonuja pewne akcje (synchroniczne) wspolnie, a inne
(lokalne) na zasadzie przeplotu. Jezyk dostarcza takze mechanizméw do komunikacji asyn-
chronicznej — poprzez wymiane wiadomosci za pomoca buforéw. W jezyku nie wystepuja
jawnie zmienne reprezentujace czas, jednak z kazda akcja moze by¢ zwigzane tak zwane
dozwolone op6znienie, ktore okresla czas w jakim akcja moze byé wykonana.

W jezyku mozna réwniez definiowaé zmienne zdaniowe, ktére moga by¢ uzyte do budowy
formut logicznych réznych logik temporalnych opisujacych wlasnosci systemu typowe dla
systemoOw wspotbieznych, takie jak wlasnosci bezpieczeristwa i zywotnosci. Na przyktad
mozna zdefiniowaé¢ zmienng, ktéra ma warto$é¢ prawda zawsze wtedy, gdy proces znajduje
sie w okre§lonym stanie lub kiedy warto§¢ zmiennej systemu speinia okreslony warunek.

W rozprawie przedstawiono sktadnie i semantyke operacyjna jezyka bazowego, a takze
kilka przykladéw zastosowania jezyka do opisu systeméw z czasem.

Generowanie automatéw czasowych dla jezyka bazowego

Automaty czasowe zostaly zdefiniowane w pracy [AD90)] jako skoriczenie stanowe automaty
Biichiego rozszerzone o zmienne rzeczywiste reprezentujace zegary. Stan w automacie czaso-
wym jest zwyczajowo nazywany lokacjg, aby odréznié go od stanu w jakim moze znajdowaé
sie automat, na ktory oprocz lokacji sktada sie takze warto$ciowanie zegaréw. Najczesciej
uzywana definicja automatow (takze w tej rozprawie) pochodzi z pracy [HNSY94h|, gdzie
zamiast warunkéw akceptujacych Biichiego zostaly wprowadzone niezmienniki lokacji.
Sprowadzanie jednego formalizmu do innego jest powszechnie stosowanym rozwigza-
niem. Tlumaczenie do automatéw czasowych zostalo wykonane dla algebry procesow ATP
[NSY92], jezyka ET-LOTOS [DOY94] i jezyka Esterel wzbogaconego o zaleznoci czasowe
[BCPT01]. Wspdlng cechg tych modeli jest brak mechanizméw komunikacji asynchronicz-
nej. Wspéldziatanie miedzy procesami opiera sie jedynie na synchronicznym wykonywaniu
pewnych akcji. W tym przypadku ttumaczenie polega na zbudowaniu osobnego automatu
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czasowego dla kazdego procesu i naturalnym przeniesieniu metody synchronizacji (w auto-
matach czasowych przejscia o tej samej etykiecie wykonywane sa wspolnie). Pewne trudno-
Sci pojawiaja sie, gdy jezyk opisu systemu czasowego dostarcza mechanizméw komunikacji
asynchronicznej, na przyklad poprzez wymiane komunikatéw, poniewaz takie bezposrednie
tlumaczenie nie jest wtedy mozliwe.

W rozprawie zostaly przedstawione dwie metody generowania automatéw czasowych
dla systemu czasowego opisanego w jezyku bazowym. Pierwsza metoda konstruuje jeden
automat czasowy (tak zwany automat globalny) dla calego systemu. Lokacja globalnego
automatu czasowego odpowiada konfiguracji systemu okreslonej przez stany wszystkich jego
sktadowych (proceséw, zmiennych i bufor6w komunikacyjnych). Intuicyjnie, w globalnym
automacie czasowym istnieje przejScie z jednej lokacji do drugiej, jezeli system bedac w
konfiguracji odpowiadajacej pierwszej lokacji moze wykonaé akcje, w wyniku ktorej system
znajdzie sie w konfiguracji odpowiadajacej drugiej lokacji. Ograniczenia czasowe wykony-
wanych akcji s3 modelowane przez odpowiednie warunki na zegarach automatu.

Niektore metody i narzedzia weryfikacji modelowej dzialaja duzo bardziej efektywnie,
jezeli zamiast jednego (najczesciej duzego) automatu moga operowac na zbiorze mniejszych
automatéw, opisujacych poszczegblne sktadowe systemu. Oczywiscie, w czasie weryfikacji
analizowane sg przebiegi automatu produktowego automatéw sktadowych. Dlatego opraco-
wano druga metode budujaca zbiér automatéw czasowych dla systemu czasowego, w ktorym
poszczegdlne automaty odpowiadaja sktadowym systemu. Lokacje sktadowych automatéow
czasowych odpowiadaja konfiguracjom poszczegdlnych elementow systemu.

W rozprawie zostalo wykazane, 7ze dana wlasno$¢ wyrazona jako formutla logiki CTL*
jest prawdziwa dla systemu opisanego w jezyku bazowym wtedy i tylko wtedy, gdy jest
prawdziwa dla automatu globalnego zbudowanego dla tego systemu. Analogiczne twierdze-
nie jest prawdziwe dla zbioru automatéw czasowych.

W konstrukcji zwrocono szczegdlng uwage na to, aby liczba zegaréw w generowanych
automatach byla jak najmniejsza, poniewaz ztozono$¢ problemu weryfikacji modelowej au-
tomatow czasowych jest wykladnicza wzgledem liczby uzytych zegarow [AD94]. Rozwazamy
réwniez metody generowania automatéw dla pewnych podklas systeméw jezyka bazowego,
takich jak systemy nie wykorzystujace mechanizméw komunikacji asynchroniczne;j.

Przedstawione metody generowania automatéw czasowych zostaty opublikowane w ma-
terialach konferencji CS&P’02 [D.LIN2] oraz zaimplementowane jako moduly systemu we-
ryfikacyjnego VerICS [D.LI703al, D.IIT03b| dostepnego pod adresem:

http://verics.ipipan.waw.pl.

Redukcja przestrzeni stanéw metoda ciecia

Glownym problemem w automatycznej weryfikacji modelowej jest wykladnicza eksplozja
liczby stanéw modelu [Val98|, ktora ogranicza rozmiary systemoéw, z ktérymi mozna sie
zmierzy¢ w procesie weryfikacji. Z tego powodu metody ograniczania eksplozji standéw
maja duze znaczenie praktyczne. Dla systeméw bez czasu zostaly opracowane rézne me-
tody, ktore redukuja rozmiary przestrzeni standow uzytej w procesie weryfikacji. Metody
te sa dostosowane do jezykow specyfikacji, w ktérych wyrazane sg weryfikowane wtasnosci,
takich jak logiki temporalne. Do najwazniejszych z nich naleza metody redukcji czesciowo-



porzadkowych [ValR9, [GKPPA99], abstrakcje [DGG94], metody wykorzystujace syme-
trie [E193], czy metody symboliczne McM93, BCCF99)|.

Niektoére z powyzszych metod zostaly uogoélnione dla systeméw z czasem. Po raz pierw-
szy metody redukcji czesciowo-porzadkowych dla systeméw modelowanych przez sieci Pe-
triego z czasem stosuje Yoneda [YSSCO3|. Kolejne proby dotyczg automatéw czasowych
[DGKKOIY|. Z kolei metode abstrakeji dla systemow czasowych przedstawiono mie-
dzy innymi w pracy [DT9]].

Odmiennym podejs$ciem jest zastosowanie metod redukcji nie na modelu systemu, ale na
jego reprezentacji. Metody takie okregla sie mianem analizy statycznej. Jedyna znana prébe
zastosowania statycznej redukeji czesciowo-porzadkowej stanowi praca [KLMTI8|, w ktorej
redukcji poddano jezyk SDL na etapie tlumaczenia do jezyka wejSciowego weryfikatora
COSPAN [AK96].

Dla systeméw czasowych jest stosunkowo niewiele opracowan na ten temat. W pracy
[BGO02| zdefiniowano pojecie wptywu (ang. influence, dualne do pojecia niezaleznosci)
dla systeméw czasowych modelowanych przez automaty czasowe rozszerzone o interfejsy.
Pozostatymi technikami analizy statycznej dla systeméw z czasem sa: metoda oparta na
eliminacji nieaktywnych zegarow [[DY96] i bardziej ogélna metoda obliczania istotnych wa-
runkéw na zegarach [BBFLO3| w automatach czasowych.

W rozprawie przedstawiono metode konstrukcji abstrakcyjnego modelu oparta na sta-
tycznej analizie opisu systemu, a konkretnie na metodzie ciecia (ang. slicing). Metoda ta
zaproponowana przez Weisera [Weil4] polega na wykorzystaniu statycznej analizy opisu
systemu do eliminacji jego nieistotnych fragmentow, czyli w naszym przypadku takich,
ktore nie majg wpltywu na weryfikowane wtasnosci. Pozwala to na uproszczenie opisu, co
z kolei powoduje zmniejszenie przestrzeni stanow potrzebnej do jego weryfikacji. Zaleta
metody jest to, ze pelna przestrzen stanéw nie musi byé generowana, poniewaz mozna ja
skonstruowaé juz dla zredukowanego opisu systemu.

Pierwotnie metoda ciecia byla stosowana do upraszczania proceséw §ledzenia (ang. de-
bugging) i symulacji programéw. Byta takze wykorzystywana do redukcji przestrzeni stanow
w weryfikacji modelowej systemdow bez czasu. Analiza systeméw czasowych rozni sie od ana-
lizy systemoéw bezczasowych, poniewaz ograniczenia natozone na czas wykonywania akcji
systemu wprowadzaja nowego rodzaju zaleznosci.

Metoda ciecia zalezy od danej formuly logicznej wyrazajacej wtasnosé, ktérej prawdzi-
wos¢ chcemy sprawdzié, a doktadniej — od zbioru zmiennych zdaniowych, ktére wchodza
w sklad formuty. Punktem wyjSciowym jest ustalenie tak zwanego kryterium ciecia, czyli
zbioréw akcji i stanéw, od ktoérych bezposrednio zaleza wartosci zmiennych zdaniowych z
formutly. Nastepnie, algorytm redukcji bada rekurencyjnie zalezno$ci miedzy akcjami i sta-
nami poszczegdlnych proceséw systemu zaczynajac od kryterium ciecia.

W systemie czasowym wystepuja cztery rodzaje zaleznodci. Zalezno$é danych i zalez-
nos¢ przeptywu sterowania sa klasycznymi pojeciami metody ciecia [Iip95]. Zaleznosé od
synchronizacji jest charakterystyczna dla systeméw wspétbieznych, ktére moga wykonywaé
pewne akcje synchronicznie. Natomiast pojecie zaleznosci czasowej jest nowym rodzajem
zaleznosci wystepujacym tylko w systemach czasowych, ktore zostalo po raz pierwszy zde-
finiowane przez autorke rozprawy.

W weryfikacji modelowej wlasnosci programow sa opisywane miedzy innymi przez for-
muty logik temporalnych bedacych podzbiorami logiki CTL* (LTL, CTL) lub TCTL (cza-
sowe rozszerzenie CTL_x). Ze wzgledu na charakter proponowanych redukcji (miedzy
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innymi eliminacje pewnych akcji) w naszych rozwazaniach ograniczamy sie do podlogik nie
zawierajacych operatora nastepnego kroku (X). Zachowanie odpowiednich klas wlasnosci
zapewniamy przez wykazanie odpowiedniej relacji miedzy modelem konkretnym a abstrak-
cyjnym. Dla logiki CTL* « jest to relacja bisymulacji z powtérzeniami (ang. stuttering
bisimulation).

Artykuly na temat opracowanej przez autorke rozprawy metody redukcji systemow cza-
sowych zostaly opublikowane w materiatach konferencji CS&P’03 [[LLIN3] i CS&P’06 [IPO6D],
a takze w czasopiSmie Fundamenta Informaticae [.LI04]. Metoda ciecia dla jezyka bazowego
zostala opracowana przez autorke rozprawy. Wspoélautor wymienionych prac, Pawel Ja-
nowski, wspoltuczestniczyt w implementacji metody i przeprowadzeniu eksperymentéw.

Struktura pracy

Rozdzial 2 zawiera wprowadzenie do problematyki rozprawy, w tym podstawowe definicje
i pojecia dotyczace automatow czasowych, a takze krotkie omdwienie sposobu ich weryfika-
cji.

W rozdziale 3 przedstawiono sktadnie i semantyke jezyka bazowego oraz definicje pojeé
dotyczacych jezyka, uzywanych w dalszych rozdzialach. Pokazano takze, w jaki sposob
mozna wyrazac¢ wlasnosci systemu opisanego w jezyku bazowym. Rozdzial zawiera réwniez
kilka przykladowych specyfikacji systemow czasowych.

Metody tlumaczenie jezyka bazowego do automatéw czasowych (automatu globalnego
i zbioru automatow sktadowych) sa omoéwione i zilustrowane na przykladach w rozdziale
4. Pokazano w nim takze, ze przedstawione tlumaczenie zachowuje prawdziwo$é¢ formut
logiki CTL*. Rozdzial zawiera rowiez opis sposobu redukcji liczby zegaréw w generowanych
automatach.

Rozdzial 5 opisuje redukcje przestrzeni stanéw modelu za pomoca metody ciecia. Zdefi-
niowano w nim relacje zaleznosci dla programéw w jezyku bazowym, algorytmy obliczania
istotnych operacji i istotnych standéw kontrolnych oraz pokazano jak z istotnych elementéw
skonstruowaé¢ zredukowany program. Wazng cze$¢ rozdzialu stanowi wykazanie, ze przed-
stawiona metoda redukcji zachowuje prawdziwos¢ formut logiki CTL* . Ostatnia cze§¢
rozdzialu zawiera opis wynikéw eksperymentalnych.

Na koricu pracy umieszczono indeks pojeé oraz spis oznaczen i symboli uzywanych w
rozprawie.






Rozdzial 2

Automaty czasowe

Rozdzial ten stanowi wprowadzenie do dalszej czesci rozprawy. Przedstawiamy w nim
podstawowe pojecia zwigzane z automatami czasowymi.

2.1 Automaty czasowe

2.1.1 Etykietowany system tranzycyjny

Definicja 2.1 Etykietowanym systemem tranzycyjnym nazywany krotke
7S = (S,s°, A, —)

gdzie:

e S jest zbiorem stanow,

e s'¢cS jest stanem poczatkowym,

e A jest zbiorem etykiet,

e — C S x A XS jest etykietowang relacjg przejscia.
Elementy zbioru — nazywamy przejsciami lub tranzycjami. Jezeli (s, )\, s’) € —, to
tranzycje o etykiecie A ze stanu s do stanu s’ oznaczamy przez s 2, s', a stan s’ nazywamy

nastepnikiem stanu s. Sciezkq w TS ze stanu s € S jest nieskorniczony ciag
A2

Ao A1
So —> 81 —> 89 —> ...
gdzie s; € S'i \; € A dla kazdego i > 0 oraz sy = s. Wykonaniem lub przebiegiem systemu

TS jest kazda §ciezka ze stanu poczatkowego s°. Méwimy, ze stan s € S jest osiggalny ze

A A Ak—1 A )
stanu s’ € S, jezeli istnieje §ciezka s == 57 —= ... —— s, —= ... w TS taka, ze 5o = s’

1 S = S.

Niech PV bedzie ustalonym zbiorem zmiennych zdaniowych i niech V : § — 27V bedzie
funkcja wartosciujgceq, ktora kazdemu stanowi przypisuje podzbior zbioru PV. Intuicyjnie,
zbior V(s) jest zbiorem zmiennych zdaniowych prawdziwych w stanie s. Pare M = (7S,V)
nazywamy modelem (z powodow historycznych nazywana jest takze strukturg Kripkego).
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2.1.2 Skladnia

Automaty czasowe zostaly zdefiniowane w pracy [AD90] jako skoniczenie stanowe automaty
Biichiego rozszerzone o zmienne rzeczywiste reprezentujace zegary. Najcze$ciej uzywana
definicja automatow (takze w tej rozprawie) pochodzi z pracy [HNSY94b|, gdzie zamiast
warunkéw akceptujacych Biichiego zostaly wprowadzone niezmienniki lokacji.

Niech Z oznacza zbior liczb catkowitych, IN — zbioér liczb naturalnych (nieujemnych
liczb catkowitych), a IR — zbidr nieujemnych liczb rzeczywistych.

Zegary

Niech X bedzie skoniczonym zbiorem zmiennych zwanych zegarami. Zbior ¥(X) wszystkich
ograniczen zegaréw (lub warunkéw na zegarach) ze zbioru X definiujemy indukcyjnie w
nastepujacy sposob:

Yu=strue |z ~celz—y~ce| YAy

gdzie z,y € X,c € IN oraz ~ € {<,<,>,>}. O zbiorze ¥(X) powiemy, ze nie zawiera
réznic zegarow, jezeli mozna go opisa¢ gramatyka w postaci:

Yu=true |z ~c| P A

Warto$ciowanie zegarow

Funkcje catkowita 7 : X — IRy, ktéra kazdemu zegarowi przypisuje nieujemna wartosc,
nazywamy warto$ciowaniem zegaréw. Przez 7 |= 1 bedziemy oznaczaé, ze warto$ciowanie
T E IRi_( spetnia ograniczenie 1 € ¥(X). Spelnialnosé 7 = ¢ definiujemy indukcyjnie:

o T | true,

o 7 =1 ~ ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy 7(z) ~ ¢,

o Tz — 1y~ cwtedy i tylko wtedy, gdy 7(z) — 7(y) ~ c,
o 7 =11 Ao wtedy 1 tylko wtedy, gdy 7 = o1 1 7 = s.

W przyjetym modelu zakladamy, ze czas plynie tak samo dla wszystkich zegaréw. Dla
0 € Ry, 7+ ¢ oznacza wartoSciowanie zegarow 7’ takie, ze 7'(z) = 7(x) + § dla kazdego
x € X. Na zbiorze zegaréw definiujemy operacje zerowania zegardéw z pewnego podzbioru.
Dla Y C X, niech 7[Y := 0], oznacza warto$ciowanie zegaréw 7’ takie, ze 7/(z) = 0 dla
reYir/(z) =7(x)dlaxz € X/Y. Przez 7° oznaczamy poczqtkowe wartosciowanie zegaréw
takie, ze 70(z) = 0 dla kazdego z € X.

Automat czasowy

Definicja 2.2 Automatem czasowym nazywamy krotke TA = (3, L,1°, X, E,T), gdzie:
e Y jest skonczonym zbiorem etykiet,

o L jest skoniczonym zbiorem lokacji,

10



e [0 ¢ L jest lokacja poczatkowa,

o X jest skonczonym zbiorem zegardw,

e ECLxYxWU(X)x2X x L jest relacjqg przejicia,
o 7:L — U(X) jest niezmiennikiem lokacji.

Niezmiennik Z(I) okresla warunek jaki musza spelnia¢ wartosci zegaréw, aby automat mogt

znajdowac sie w lokacji [. Element zbioru E zapisany jako [ gy reprezentuje tranzycje

z lokacji I (zrédtowej) do lokacji I’ (docelowej) o etykiecie o, gdzie 1 okresla warunek
umozliwienia tranzycji, czyli warunek jaki musza spelnia¢ wartosci zegaréw, aby mozna
bylo wykonaé¢ te tranzycje, a Y C X jest zbiorem zegaréw do wyzerowania w trakcie
wykonywania tej tranzycji.

2.1.3 Semantyka

Definicja 2.3 Semantykq automatu czasowego TA = (X, L,1°, X, E,T) jest etykietowany

system tranzycyiny TS, = (Sa, 8%, Ao, —4), gdzie:

a’ “qr
e S,={(l,7)|le LATE IRf AT E=Z()} jest zbiorem standw,

o 0= (1979 € S, jest stanem poczgtkowym,

e Ay =X UIRy jest zbiorem etykiet,

o —, C S, x A, xS, jest relacjg przejscia, czyli najmniejszq relacjg spetniajoce wa-
runki:
— (1) % (I',7') wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje tranzycja | WY e R taka, ze
TEY, T =7Y:=0i7 EZ(),

- (I,7) 9, (', 7") wtedy i tylko wtedy, gdy 6 > 0,1 =1V, 7" =7+ i7" =I(l).

Stanem automatu czasowego jest para (I,7), gdzie | € L jest lokacja, a 7 jest wartosciowa-
niem zegaréw spelniajacym niezmiennik lokacji [. Zauwazmy, ze moze by¢ nieprzeliczalnie
wiele standéw automatu czasowego. Ze stanu (I,7) automat moze przej$¢ do jednego ze
standw:

e (I';7") (nastepnik akcyjny) wykonujac tranzycje [ Y e B (przejscie akcyjne),
jezeli jest ona mozliwa do wykonania, czyli wartoSciowanie zegaréw 7 spelnia ogra-
niczenie ¢ a wartosciowanie 7/ = 7[Y := 0] spelnia ograniczenie wyrazone przez
niezmiennik lokacji I/,

e (I,7+49) (nastepnik czasowy), wykonujac przejscie reprezentujace uptyw czasu (przej-

§cie czasowe) — pod warunkiem, ze ograniczenia wyrazone przez niezmiennik zwia-
zany 7 lokacja [ pozostana spelnione dla wartosciowania 7 + 4.
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Przebiegi

s—przebiegiem automatu czasowego 7A jest nieskonczony ciag standw:
Ag A1 Az
So — S1 — S2 — ...

gdzie s; € S, 1 A\; € X UIRy dla kazdego ¢ > 0 oraz sg = s.

Przebieg automatu czasowego nazywamy postepujgcym, jezeli suma Z{iEINMieIR+} i
jest nieskoniczona. Przebieg, ktory nie jest postepujacy jest nazywany przebiegiem Zenona
od imienia greckiego filozofa z IV w p.n.e. Automat czasowy 7A jest postepujgcy, jezeli
wszystkie jego s —przebiegi sa postepujace. Pojecie postepowosci systeméw czasowych jest
analizowane miedzy innymi w pracach [ALIT, [GSSAT.94, [AHO97].

2.1.4 Zlozenie automatéw czasowych

Systemy czasu rzeczywistego czesto maja budowe modularng, co znaczy, ze mozna je opisaé
jako zbiér wspétpracujacych ze sobg sktadowych. Formalizm automatéw czasowych rowniez
daje taka mozliwo$é. Elementy systemu mozna opisaé¢ jako oddzielne automaty czasowe.
Caly system moze by¢ wtedy reprezentowany przez jeden automat czasowy powstaty ze zto-
zenia automatow opisujacych poszczegolne elementy. Automat taki nazywamy automatem
produktowym.

Zlozenie polega na jednoczesnym (synchronicznym) wykonaniu tranzycji o takich sa-
mych etykietach przez wiele automatéw. Pozostale przejscia sa niezalezne i sg wykonywane
na zasadzie przeplotu. Przyjmujemy, ze tranzycje synchroniczng musza wykona¢ wszystkie
automaty czasowe, ktére maje etykiete tej tranzycji w swoim zbiorze etykiet (tak zwana
multisynchronizacja).

Niech TA; = (%, Li, 19, X;, Ei, ;) bedzie automatem czasowym dla 1 < i < n oraz niech
Y(0) ={1<i<n|o € X} oznacza zbiér numeréw automatoéw czasowych zawierajacych
etykiete o.

Definicja 2.4 Niech TA; = (%, L;, 19, X;, E;, T;) bedzie automatem czasowym dla 1 <i <
n. Produktem n automatéw czasowych (oznaczanym przez TA; || TAz || ... | TAy) jest
automat czasowy TA = (X,L,1°, X, E,T), gdzie:

L] E = U?:l Ei;

[ ] L = H?:l Li,

o 10=(19,...,1%,

[ ] X = U?:l X,L',

tranzycja ((I1, ., 1n), 0, Nieso) Yis Uies(o) Yoo (a1 - - -2 an)) € E wtedy i tylko wtedy,
9dy (i, 04,0, Y3, lL) € E; dla kazdego i € (o) orazl; =1; dlai € {1,...,n}\ X(0),

Z(lh, b)) = Aoy Zils).
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2.1.5 Model

Niech PV bedzie zbiorem zmiennych zdaniowych. Definiujemy funkcje wartosciujaca Vra :
L — 2PV ktora kazdej lokacji automatu przypisuje podzbiér zbioru PV. Intuicyjnie, jezeli
p € V7a(l), to znaczy, ze zdanie reprezentowane przez p jest prawdziwe w lokacji [.

Dla danego zbioru automatéw czasowych TAy, TAs, ..., TA, i funkcji Vza, : Ly — 2FY,
funkcje wartodciujaca Vra @ L' — 2PV dla produktu automatow 7A' = TA; || TAz || ... ||
TA,, definiujemy w nastepujacy sposéb dla ! = (I1,...,1,) € L

p € Vrar (1) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje 1 < i < n takie, ze p € Vra,(l;).

Funkcje wartosciujaca Vra mozemy w naturalny sposob rozszerzyé na funkcje V, : S, —
2PV wartodciujaca stany systemu tranzycyjnego dla automatu 7A. Dlap € PV is = (I,7),
gdzielGLiTEIRf:

p € V,(s) wtedy i tylko wtedy, gdy p € Vza(l).
Modelem dla automatu czasowego TA jest para

M, = (TSa;Va)'

2.1.6 Przyklady

Produkt automatéw

Na rysunku 2] przedstawiono dwa automaty czasowe Al i A2 oraz ich produkt Al || A2.
Automat czasowy Al ma dwie lokacje: A i B, jeden zegar x i zbior etykiet ¥ = {a,b,d}.

Lokacja poczatkowa automatu (oznaczong mala strzatka) jest lokacja A. Relacja przejscia

E; sklada sie z nastepujacych elementow: A abrue (@} B, B br<df AiB dtrue ) B.

Niezmienniki w obydwu lokacjach automatu Al sg rowne trudl.
Automat czasowy A2 ma réwniez dwie lokacje: C i D, jeden zegar y i zbiér etykiet
Yo = {a, ¢, d}. Lokacja poczatkowa automatu A2 jest lokacja C. Relacja przejscia Fs sklada

sie z nastepujacych elementow: C abruedy} D, D ey<Z0 CiD dy>1 v} D. Niezmienniki w
obydwu lokacjach automatu A2 sg rowne true.

Automat produktowy Al || A2 sklada sie z czterech lokacji: (A4,C), (A,D), (B,C)
i (B, D). Automaty Al i A2 wykonuja przejscia o etykietach a i d wspolnie (synchronicznie),
a pozostale przejécia (o etykietach b i ¢) na zasadzie przeplotu. Jednym z mozliwych s°-
przebiegéw automatu produktowego jest nastepujacy przebieg (para (I, 7), gdzie [ = (I1,12)
liy€Ly,la€ LyiT=(r(x),7(y)), oznacza stan automatu):

Y

((A,C),(0,0)) = ((B, D), (0,0)) 95, ((B, D), (0.5,0.5)) 2, ((A, D), (0.5,0.5)) 95,

((4,0),(1,1)) - (B, D), (0,0)) 2> ...

INa rysunkach pomijamy niezmienniki i warunki réwne true, a takze puste zbiory zegaréw do wyzero-
wania.
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Alll A2

Rysunek 2.1: Produkt automatéw czasowych

Protokél Fischera wzajemnego wykluczania

Od momentu opublikowania w pracy [ACDT92| protokot Fischera wzajemnego wykluczania
stal sie jednym z najbardziej znanych przykladéw automatéow czasowych. Rysunek
przedstawia ten protokét dla dwéch proceséw.

Wzajemne wykluczanie proceséw polega na tym, ze zadne dwa procesy nie moga jed-
nocze$nie wykonywaé¢ pewnych czynno$ci, ktére sa okreslane jako sekcja krytyczna. W
przyktadzie, automat P1 nie moze przebywaé¢ w lokacji criticall, jezeli automat P2 znaj-
duje sie w tym czasie w lokacji critical2. Fischer zaproponowal nastepujace rozwiazanie
tego problemu. Dostep do sekcji krytycznej jest koordynowany przez globalng zmienng
modelowang przez trzeci automat. Kazdy proces bedac w stanie bezczynnosci (idle) moze
zglosi¢ che¢ wejscia do sekcji krytycznej pod warunkiem, ze zmienna ma warto$¢ 0. Au-
tomat P1 moze wykonaé przejscie startl do lokacji tryingl, tylko wtedy, gdy automat X
jest w lokacji sO (co odpowiada temu, ze zmienna ma warto$¢ 0). Co najwyzej D jednostek
czasu pézniej automat P1 przechodzi do lokacji waitngl wykonujac tranzycje setX 1 odpo-
wiadajaca nadaniu zmiennej warto$ci 1. Ograniczenia na czas wykonania tranzycji set X1
sa wyrazone przez warunek z1 < D, gdzie z1 jest zegarem zerowanym przy wykonywaniu
tranzycji startl i setX1. Od tego momentu automat P1 jest gotowy do wejscia do sekcji
krytycznej (przejécie enterl do lokacji criticall), ale zeby to zrobi¢ musi odczekaé w lokacji
waitingl co najmniej d jednostek czasu. Jest to okreSlone przez warunek z1 > d. Proces
P1 opuszcza sekcje krytyczng wykonujac tranzycje setX01. Dziatanie automatu P2 jest
analogiczne.

Automat X ma trzy lokacje odpowiadajace trzem warto$ciom zmiennej, czyli s0, sl
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setX01

tryingl idle2 trying2

startl start2
z1<D —> z2<D
{z1} {z2}
setX1 setX2
z1<D setX02 z2<D
{z1} {z2}
enterl enter2
> - . > -
z1>d waitingl critical2 z2>d waiting2
startl
N start2
sO
setx0l
setx2
setx2 \/ setx1
enter2 enterl

setX1

Rysunek 2.2: Protokét Fischera dla dwoch proceséw
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i s2. Poczatkowo zmienna ma warto$é¢ 0. Jezeli proces o numerze ¢ chce wejé¢ do sekcji
krytycznej, to ustawia zmienng na ¢, co oznacza, ze automat X przechodzi do lokacji si.
Nastepnie zmienna moze zostaé¢ ustawiona na 0 lub na j, jezeli proces o numerze j zglosit
zadanie wejscia do sekcji krytycznej.

2.2 Weryfikacja automatéw czasowych

2.2.1 Logiki temporalne

Wtasnosci systeméw czasowych sa zazwyczaj wyrazane w postaci formut logik temporal-
nych zar6wno czasowych, jak i bezczasowych (dobrym wprowadzeniem do logik modalnych

i temporalnych sa prace [HC84, [Gol92)).

W tej czesci przedstawimy sktadnie i semantyke logiki CTL*[CES86] oraz jej najwazniej-
sze podlogiki i rozszerzenia czasowe. Innymi waznymi logikami temporalnymi sa: modalny
rachunek-p [Koz83] i jego czasowe rozszerzenie — modalny rachunek-Tyu [HNSY94a], kto-
rych nie bedziemy tu omawiaé. Przeglad i poréwnanie logik temporalnych dla systemoéw

czasowych mozna znalez¢ miedzy innymi w pracach [Eme90, [AH92! [Pen95].
Skiladnia CTL*

Jak poprzednio, niech PV bedzie zbiorem zmiennych zdaniowych. Zbiér formut stanowych
i zbidr formut $ciezkowych definiujemy indukcyjnie w nastepujacy sposob:

e kazda zmienna zdaniowa ze zbioru PV jest formula stanowa,
e jezeli ¢ i1 sa formutami stanowymi, to —¢ i ¢ A sg réwniez formutami stanowymi,
e jezeli p jest formuly Sciezkowa, to Ay jest formuly stanowa,

e kazda formuta stanowa ¢ jest réwniez formuty $ciezkowa,

jezeli p i1 sg formutami Sciezkowymi, to = 1 @A) sg réwniez formutami Sciezkowymi,

jezeli ¢ 11 sa formutami $ciezkowymi, to X 1 U(yp, 1) sa rowniez formutami sciezko-
wymi.

Operatory —, A1V nazywamy logicznymi. Operator alternatywy (V) definiujemy naste-
pujaco:

def
eV = (o A1)

Mowiac nieformalnie, operator A, ktory nazywamy kwantyfikatorem $ciezkowym, oznacza
“dla wszystkich Sciezek”, czyli Ay w danym stanie oznacza, ze dla wszystkich Sciezek

wychodzacych z tego stanu jest prawdziwa formula . Definujemy réwniez operator E,
ktory jest kwantyfikatoren $ciezkowym dualnym do A, oznaczajacym istnienie $ciezki:

Egp d:d —\Aﬂ(p

Operator modalny U (od ang. wuntil) nazywamy stanowym. U(p, ) (czytamy: ¢ “az
do” 9 ) oznacza, ze na danej Sciezce istnieje stan, w ktorym jest prawdziwa formuta
i we wszystkich stanach go poprzedzajacych jest prawdziwa formuta . Definujemy takze
nastepujace operatory stanowe:
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e R — operator dualny do U. R(p, 1) oznacza, ze dla wszystkich stanow jest prawdziwa
formuta 1 lub istnieje taki stan, dla ktérego jest prawdziwa formula ¢ (czytamy: ¢
“zwalnia” ¢ ):

def
R(p, ¢) = =U(=p, =)
e G — operator oznaczajacy “dla wszystkich stanéw na §ciezce”:

Gy < R(false,p)

e F — operator dualny do G, oznaczajacy istnienie stanu na $ciezce:

Fo & U(true, )

Kilka przykladéw formul temporalnych znajduje sie w nastepnym rozdziale rozprawy
(punkt B).
Semantyka CTL*

Niech M = (75,V), gdzie § = (5,5, A, —) bedzie modelem, o ktéorym zaktadamy, ze
relacja przejscia — jest calkowita, czyli dla kazdego s € S istnieja s’ € S'1 A € A takie, ze
PRI (catkowitosé relacji mozemy zapewni¢ dodajac do stanéw nie majacych nastepnika
przejscia do nich samych). Niech o = s 2o, $1 A, oznacza nieskoriczong $ciezke w 75,

i Ait1 . .
ao; =8 —> 8;41 — ... niech bedzie sufiksem o.

Definicja 2.5 Prawdziwo$é¢ formuty ¢ w stanie s modelu M (co oznaczamy M,s = ¢ E)
definiujemy indukcyjnie w nastepujgcy sposob:

o M, s | p wtedy i tylko wtedy, gdy p € V(s) dla p € PV,

o M, s =~ wtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, ze M, s = ¢,

o M,s | p Ay witedy i tylko wtedy, gdy M,s = i M, s E 1,

o M, s =Ap wiedy i tylko wtedy, gdy M, o |= ¢ dla kazdej $ciezki o ze stanu s,
o M, o = ¢ wiedy i tylko wtedy, gdy M, sp = ¢,

e M,o = —p wtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, ze M, o = p,

e Mo = ¢ A wtedy i tylko wtedy, gdy M,o = i M,o E 9,

o M,o =Xp wtedy i tylko wtedy, gdy M, o1 = ¢,

e M o EU(p,¢) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje i > 0 takie, ze M,o; = © oraz
M,o;j =@ dla0<j<i.

2Model M mozemy opuscié, jezeli wynika on jasno z kontekstu. Piszemy wtedy s = (.
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Podlogiki CTL*

Ponizej przedstawiamy krotko najpopularniejsze podlogiki CTL*. Podlogike CTL*, w kto-
rej:

e nie wystepuja kwantyfikatory egzystencjalne i negacja moze wystepowac tylko w pod-
formutach nie zawierajacych operatoréw modalnych, nazywamy ACTL*,

e kazdy modalny operator stanowy jest poprzedzony kwantyfikatorem $ciezkowym (czyli
kwantyfikatory A i E oraz operatory X, U, R, G i F moga wystepowaé tylko parami
— w kombinacjach: AG, AF, EG, EF, AX itd.), nazywamy CTL [ECR&2],

o formuly sa wylacznie postaci Ap, gdzie ¢ nie zawiera kwantyfikatoréw $ciezkowych,
nazywamy LTL [Pnu77],

e nie wystepuje operator modalny X, nazywamy CTL*  (analogicznie definiujemy pod-
logiki ACTL* , CTL_x i LTL_x).

TCTL

Jedna z najbardziej znanych czasowych logik temporalnych jest TCTL [ACD90]. Logika
TCTL jest rozszerzeniem czasowym CTL_x, w ktérym operatorom modalnym towarzy-
szg przedzialy okreslajace ograniczenia czasowe. Zbior formut logiki TCTL definiujemy
indukcyjnie w nastepujacy sposéb:

e kazda zmienna zdaniowa ze zbioru PV jest formula,
e jezeli ¢ i1 sa formulami, to —p i p A1 sa réwniez formutami,

e jezeli ¢ i1 sa formutami, to AU (p, ) jest formula, gdzie J jest przedziatem, okre-
glonym w zbiorze IR, postaci: (dy,ds), (d1,dz], (d1,0), [d1,d2), [d1,ds2] lub [d;, o)
dla dy,ds € IN.

Pozostale operatory definiujemy w sposob analogiczny do podanego wezesniej. Na przy-
ktad formuta AGyo, o) (p1 = AF|o,101p2), gdzie p1, p2 € PV oznacza, ze zawsze gdy zachodzi
p1, to w ciagu 10 jednostek czasu zachodzi ps. Semantyka dla TCTL jest przedstawiona
miedzy innymi w pracy [ACD93].

2.2.2 Weryfikacja modelowa

Powiemy, ze formuta ¢ logiki temporalnej CTL* jest prawdziwa w modelu M wtedy i tylko
wtedy gdy M, s = ¢, czyli ¢ jest prawdziwa w stanie poczatkowym modelu M.

Problem weryfikacji modelowej polega na sprawdzeniu, czy dana formula ¢ jest praw-
dziwa w modelu M. Istnieje wiele metod rozwigzywania tego problemu. Najstarsze opraco-
wane metody wykorzystuja technike etykietowania standw (ang. state labelling) formutami,
ktore sa prawdziwe w tych stanach. Algorytm etykietowania rozpoczyna od analizy naj-
prostszych sktadowych formuty, czyli od zmiennych zdaniowych. W kolejnych krokach stany
etykietowane sa podformutami o coraz wiekszej dtugosci.
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Inne podejscie (nazywane automatowym) polega na konstrukcji automatu dla negacji
formuty, ktorej prawdziwosé chcemy sprawdzi¢. Nastepnie budowany jest produkt auto-
matu opisujacego dziatanie systemu i automatu dla negacji formuly. Weryfikacja polega
na sprawdzeniu, czy jezyk akceptowany przez automat produktowy jest niepusty. General-
nie problem niepustosci dla dowolnego automatu czasowego jest nierozstrzygalny, jednak
w przypadku weryfikacji modelowej automat produktowy jest specyficznej postaci i pro-
blem sprawdzenia niepustoéci akceptowanego przez niego jezyka sprowadza sie do problemu
jednoliterowej niepustosci, ktory ma rozwigzanie o zlozonosci liniowej [DWA9].

Kolejna grupe metod stanowia metody symboliczne, czyli takie, w ktorych przestrzen sta-
noéw jest reprezentowana w sposéb symboliczny, na przyktad w postaci réznych diagraméw
decyzyjnych, takich jak NDD (Numeric Decision Diagrams) [ABK*97|, CDD (Clock Deci-
sion Diagrams) [Wan(0], czy DDD (Difference Decision Diagrams) [MLAH99]. Do metod
symbolicznych mozna zaliczy¢ takze techniki oparte na kodowaniu systemoéw czasowych i ich
wlasnosci w postaci formutl logiki zdaniowej i wykorzystaniu algorytméw i narzedzi spraw-
dzajacych spetnialno$é takich formut (ang. SAT-solvers). Przeglad metod symbolicznych
zwigzanych z technikg SAT przedstawiono w [PBGO3].

Podstawowg, lektura na temat weryfikacji modelowej jest praca [CGP99]. Natomiast
szczegotowy i aktualny przeglad technik weryfikacji modelowej systeméw czasowych oraz
narzedzi, ktore je wykorzystuja mozna znalez¢ w pracy [PP06].

Chcielismy podkresli¢, ze w wiekszosci przypadkéw problem weryfikacji modelowej for-
mut TCTL rozwiazuje sie poprzez przelozenie go na problem weryfikacji modelowej formut
CTL. Dlatego w rozprawie koncentrujemy sie na wykazaniu, ze prezentowane przez nas
metody zachowuja prawdziwos$é¢ formut bezczasowych logik temporalnych.

2.2.3 Relacje rownowaznosci systemow

Na koniec podamy podstawowe relacje réwnowazno$ci miedzy systemami, ktore charaktery-
zuja rOwniez systemy czasowe, a mianowicie relacje silnej symulacji (ang. strong simulation)
i symulacji z powtorzeniami (ang. stuttering simulation).

Niech M = (75,V) i M’ = (75',V’) beda dwiema strukturami takimi, ze 7S =
(8,5°, A, —), TS" = (§',s” N/, —'), V : TS — 2PV i V' . TS — 2PV dla pewnego
zbioru zmiennych zdaniowych PV,

Silna bisymulacja

Definicja 2.6 [BCGS88| Relacja =,C S x S’ jest relacjq silnej symulacji pomiedzy dwiema
strukturami M i M’ jezeli spetnione sq nastepujgce warunki:

/.
1. 8922 5% 4

2. jezeli s =2, ', to V(s) = V'(s') i dla kazdego stanu s1 w M takiego, zZe s 2 51, gdzie

A € A, istnieje stan s| w M’ i etykieta N € N takie, ze s’ 2, sh 1812 8.

Relacja =2y jest relacjg silnej bisymulacji, jezeli ona i relacja do niej odwrotna sq silnymi
symulacjami.
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Twierdzenie 2.7 [BCGRR| Niech ¢ bedzie formutq CTL* nad zbiorem zmiennych zdanio-
wych PV, niech M i M’ bedqg dwiema skoriczonymi strukturami i niech relacja =2, bedzie
relacjg silnej bisymulacji pomiedzy M i M'. Dla kazdej pary standw s i ' takich, ze s =2 s’
zachodzi M, s = ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy M',s' = .

Bisymulacja z powtérzeniami

Definicja 2.8 [BCGR8R|, [GKPP99| Relacja =2, C S x S’ jest relacjg symulacji z powto-
rzeniami pomiedzy dwiema strukturami M i M’, jezeli spetnione sq nastepujgce warunki:

1. %>, Py

2. jezeli s g, s', to V(s) = V'(s') i dla kazdej $ciezki o w M ze stanu s, istnieje Sciezka
o w M ze stanu s, podzial By, Ba,... $ciezki o i podzial By, B, ... Sciezki o’ taki,
ze dla kazdego j > 1, B; i B;» sq niepuste i skoriczone oraz kazdy stan z B; jest w
relacji =g, z kazdym stanem z B;-.

Relacja =, jest relacjg bisymulacji z powtérzeniami, jezeli ona i relacja do niej odwrotna
sq symulacjami z powtdrzeniami.

Twierdzenie 2.9 [BCGRS, [GKPPI9| Niech ¢ bedzie formutq CTL* i nad zbiorem
zmiennych zdaniowych PV, niech M i M’ bedqg dwiema skoriczonymi strukturami i niech

relacja =g, bedzie relacjg bisymulacji z powtdrzeniami pomiedzy M i M’. Dla kazdej pary
standw s i s’ takich, ze s Zg s zachodzi M, s |= ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy M’, s’ |= .
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Rozdzial 3
Jezyk bazowy

W jezyku bazowym system czasu rzeczywistego opisujemy jako zbiér proceséw komuniku-
jacych sie ze soba poprzez bufory lub zmienne dzielone. Kazdy proces jest przedstawiony
jako automat skonczenie stanowy. W jezyku nie wystepuja jawnie zmienne reprezentujace
czas, jednak z kazda tranzycja moze by¢ zwiazane tak zwane dozwolone opdznienie, ktore
ogranicza czas jej wykonania.

W tym rozdziale przedstawiamy skladnie abstrakcyjna i semantyke jezyka bazowego.
Pokazemy takze w jaki sposob mozemy formutowaé i weryfikowaé wlasnosci programéw w
jezyku bazowym. Zastosowanie jezyka do opisu systeméw czasu rzeczywistego zilustrujemy
kilkoma przyktadami.

3.1 Sktladnia abstrakcyjna

Niech V' bedzie skoniczonym zbiorem zmiennych, a B — skonczonym zbiorem bufordw.
Bufor jest ciggiem wartosci catkowitych.

Zbior wszystkich wyrazen arytmetycznych Exp(V') nad zbiorem V definiujemy poprzez
gramatyke:

expi=m |y | exp ® exp|—exp | (exp)

gdziem € Z, y e Vid e {—,+,%,/,%}. Przez / oznaczamy dzielenie catkowite, a przez
% — operacje modulo (reszte 7 dzielenia catkowitego). Niech BExp(V, B) bedzie zbiorem
wszystkich wyrazen logicznych nad V' i B zdefiniowanym nastepujaco:

bexp ::=true | e1 ~ ez | empty(b) | bexp A bexp | bexp V bexp | —bexp | (bexp)

gdzie ej,ea € Eaxp(V), b € B, i ~ € {=,#,<,>,<,>}. Zbior wszystkich instrukcji
Ins(V, B) definiujemy jako:

ins := y:=-e | get(b,y) | put(b,e)

gdziey € V, b€ Bie € Exp(V). Instrukcjg nazywamy element zbioru Ins(V, B). Zbior
wszystkich akcji Act(V, B) nad V i B definiujemy w nastepujacy sposob:

act == ¢ | a | act; act
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gdzie ¢ oznacza pusty ciag i a € Ins(V, B).

Definicja 3.1 Programem w jezyku bazowym nazywamy krotke P = (V, B, {P;|1 < i < n}),
gdzie V' jest zbiorem zmiennych, B jest zbiorem buforéw i n € IN. Procesem P; nazywamy
krotke (id;, Qi,q?, T, T;), gdzie id; jest nazwg procesu, Q; jest zbiorem standw kontrolnych
(zaktadamy, ze Q; N Q; =0 dla i # j), ¢° € Q; jest stanem poczatkowym, T; jest zbiorem
etykiet a T; jest zbiorem tranzycji w postaci (qi, g,d,u,vy, o, q}), gdzie:

e ¢; € Q; nazywamy stanem zrédtowym tranzycyi,

o ¢} € Q; nazywamy stanem docelowym tranzycji,

g € BExp(V, B) nazywamy dozorem tranzycyji,

de {(dla d2)a (dla d2]a (dla OO), [dla d2)a [dlv d2]7 [dla OO) | dla ds € lN} nazywamy dozwo-
lonym op6znieniem tranzycyi,

u € {true, false} nazywamy atrybutem pilnosci tranzycji,
o v € T'; nazywamy etykieta tranzycji,
o « € Act(V, B) nazywamy akcja tranzycji.

Dla t = (gi,9,d,u,v,a,q}), wprowadzimy oznaczenia: source(t), guard(t), delay(t), ur-
gent(t), label(t), action(t) i target(t) odpowiednio na ¢;, g,d,u,7,a i ¢;. Wymienione ele-
menty bedziemy nazywac atrybutami tranzycji.

Dozor

Dozor guard(t) okresla warunki umozliwienia tranzycji ¢. Tranzycja ¢ moze by¢ wykonana
tylko wtedy, gdy jej dozér jest prawdziwy.

Dozwolone opéznienie

Dozwolone op67nienie delay(t) reprezentuje ograniczenia natozone na czas wykonania tran-
zycji t. Dla delay(t) = (d1,dz) tranzycja moze byé¢ wykonana kiedy uptynie wiecej niz d;
i mniej niz dy jednostek czasu od momentu wejscia procesu do stanu zrédlowego tranzycji
t. Jezeli delay(t) = (dy,dz], to tranzycja moze byé wykonana po uplynieciu wiecej niz dy,
ale mniej niz dp lub doktadnie dy jednostek czasu. Dla delay(t) = (d1,00) tranzycje mozna
wykona¢ kiedy minie wiecej niz d; jednostek czasu (bez gérnego ograniczenia). Analogicznie
dla pozostatych form dozwolonego opéznienia.

Zaktadamy, ze dla kazdej tranzycji ¢ istnieje € IRy takie, ze r € delay(t) (przedzial
okreslajacy dozwolone opdznienie nie jest pusty).

Na podstawie dozwolonego opdznienia definiujemy gdrne dozwolone opdéznienie w naste-
pujacy sposéb:

daer [ [0,d2) jezeli delay(t) = (di,d2) lub delay(t) = [di,d2),
upper _delay(t) = { [0,dy]  jezeli delay(t) = (du,dy] lub delay(t) = [dy, da).
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Atrybut pilnosci

Atrybut pilnosci urgent(t) okresla czy tranzycja ma by¢ wykonana natychmiast, gdy tylko
jest mozliwa do wykonania. Jezeli dozér tranzycji jest prawdziwy, gdy proces wchodzi do
stanu Zrodlowego tranzycji ¢, to ma by¢ ona wykonana od razu po wejsciu procesu do tego
stanu. W przeciwnym przypadku ma by¢ wykonana wtedy, gdy dozér stanie sie prawdziwy.
Tranzycje, dla ktorej urgent(t) = true, nazywamy pilng. Zakladamy, ze jezeli tranzycja
jest pilna, to jej dozwolone opdznienie jest rowne [0, 00), czyli nie ma innych ograniczen na
czas jej wykonania.

Etykieta

Etykieta label(t) moze by¢ albo lokalna, albo synchronizujgca. Etykieta lokalna jest unikalna
w programie, a synchronizujaca moze wystepowa¢ w wielu procesach. Podobnie jak w
przypadku automatéw czasowych procesy wykonuja jednocze$nie tranzycje synchroniczne
o takich samych etykietach, a tranzycje lokalne na zasadzie przeplotu.

Zauwazmy, ze jezeli tranzycja jest pilna, nie jest synchroniczna i jej dozér jest rowny
true, to powinna by¢ wykonana natychmiast, gdy proces znajdzie sie w jej stanie zrédlowym
(bez uplywu czasu). A zatem zamiast ustawiaé¢ atrybut pilnosci, mozemy w tym przypadku
zdefiniowa¢ dozwolone op6znienie rowne [0, 0]. Obydwa zapisy sa w tej sytuacji rownowazne,
wiec dla uproszczenia rozwazan przyjmujemy, ze jezeli tranzycja ma dozér rowny true i nie
jest synchroniczna, to nie jest pilna.

Akcja

W trakcie wykonywania tranzycji proces moze zmienia¢ wartosci zmiennych i buforéw.
Sposob tej zmiany jest okreslony przez akcje action(t), ktora jest ciagiem przypisan na
zmienne i operacji na buforach.

3.1.1 Definicje i oznaczenia

Podamy teraz definicje i oznaczenia dotyczace jezyka bazowego wykorzystywane w kolejnych
rozdziatach rozprawy. Niech P = (V,B,{P; |1 < i < n}) bedzie programem w jezyku
bazowym, gdzie V jest zbiorem zmiennych, B jest zbiorem buforéw, P; jest procesem i n €
IN. Niech 1 <4 < n oznacza numer dowolnego procesu nalezacego do programu, a T; i Q;
niech beda odpowiednio zbiorem tranzycji i zbiorem stanéw kontrolnych tego procesu. Niech
wreszcie Q = U?zl (; oznacza zbiér stanéw kontrolnych wszystkich proceséow, T' = U?=1 T;
— zbi6r tranzycji wszystkich procesow, aI' = [ JI_, I'; — zbior etykiet wszystkich procesow.

Zmienne i bufory wystepujace w wyrazeniu, w instrukcji, w akcji i w procesie

Niech vars(e) C V bedzie zbiorem zmiennych wystepujgcych w wyrazeniu arytmetycznym
e € Exp(V), ktory definiujemy indukcyjnie w nastepujacy sposob:

1] jezeli e = m, gdzie m € Z,
) Ay} jezeli e = y, gdzie y € V,
vars(e) = vars(er) Uvars(ez) jezeli e = (e1 @ eq),
vars(ey) jezeli e = —e; lub e = (e1).
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Przez vars(g) C V U B oznaczmy zbioér zmiennych i buforéw wystepujacych w wyrazeniu
logicznym g € Beap(V, B), ktory definiujemy jak nastepuje:

1] dla g = true,

vars(er) Uvars(ez) dla g = (e1 ~ e2), gdzie e1,e2 € Exp(V),
vars(g) = ¢ {b} dla g = empty(b), gdzie b € B,

vars(gr) Uvars(ge) dlag= (g1 Ag2) lub g=(q1V g2),

vars(gi) dla g ==g1 lub g = (g1).

Zbior vars(b) C V U B zmiennych i buforow wystepujacych w instrukeji a € Ins(V, B)
definiujemy nastepujaco:

{y} Uvars(e) dlaa=(y:=e),
vars(a) = ¢ {b,y} dla a = get(b,y),
{b} Uvars(e) dla a = put(b,e).

Zbior vars(a) C V U B zmiennych wystepujacych w akcji a € Act(V, B) definiujemy jako:

0 dla a = ¢,
vars(a) = wvars(a) dla a = a, gdzie a € Ins(V, B),
vars(aq) Uvars(az) jezeli a = aq; ao.

Do zbioru vars(P;) zmiennych wystepujacych w procesie P; naleza wszystkie zmienne wys-
tepujace w dozorach i akcjach tranzycji procesu:

vars(P;) = U vars(guard(t)) Uvars(action(t))
teT;
Zmienne lokalne i dzielone

Zbior Vi zmiennych globalnych (lub dzielonych) zawiera zmienne, ktore wystepuja w co
najmniej dwbch procesach:

Ve ={y € V| J<izj<n y € vars(P;) Nvars(P;)}
Zbior V; zmiennych lokalnych procesu i definiujemy jako réznice zbiorow:
Vi = vars(P;) \ Vg

Zakladamy, ze wszystkie bufory sa dzielone, a takze, ze zadna akcja tranzycji o etykiecie
synchronizujacej nie zawiera przypisania wartos$ci zadnej zmiennej dzielonej ani operacji na
zadnym buforze.

Operacje

Operacjg bedziemy nazywac zaréwno instrukcje a € Ins(V, B), jak i wyrazenie logiczne g €
BExp(V, B), ktore jest dozorem tranzycji. Dla tranzycji ¢t € T niech opers(action(t)) ozna-
cza zbior operacji wystepujacych w akcji tranzycji, a opers(guard(t)) — jednoelementowy
zbior zawierajacy operacje z dozoru tranzycji. Niech rowniez opers(t) = opers(action(t)) U
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opers(guard(t)) oznacza zbiér wszystkich operacji tranzycji ¢ i niech Ops = | J,o, opers(t)
bedzie zbiorem wszystkich operacji programu. Przez guards(q) oznaczamy zbior operacji z
dozorow tranzycji wychodzacych ze stanu ¢: guards(q) = UtEOut(q) opers(guard(t)).

Niech fa oznacza kolejny numer operacji a w akcji tranzycji (akcje sa ciagami instrukeji,
wiec mozemy je w naturalny sposoéb ponumerowac). Powiemy, ze operacja a1 € opers(t)
wystepuje przed operacja (odpowiednio po operacji) as € opers(t), jezeli a1 < fas (odpo-
wiednio fa; > fas). Przyjmujemy, ze operacja z dozoru tranzycji wystepuje przed wszyst-
kimi operacjami z akcji tej tranzycji. Powiemy rowniez, ze operacja ag € opers(t) wystepuje
pomiedzy operacjami ay i ag, jezeli fa; < fas < fasg.

Zmienne /bufory definiowane i uzywane

Niech def(a) C V U B bedzie zbiorem zmiennych i buforow definiowanych przez operacje
a € Ops, czyli takich, ktéorym w tej operacji nadawane sa wartosci.

{y}  jezelia = (y:=e)

) {b,y} jezeli a = get(b,y),
def(@) =9 (1) Sezeli a = put(b,e).

1] jezeli a € BExp(V, B).

Definiujemy rowniez zbior use(a) C V' U B zmiennych i buforéw uzywanych w operacji a w
nastepujacy sposob:

vars(e) jezeli a = (y :=e),

) {b} jezeli a = get(b,y),

use(a) = {b} Uwvars(e) jezeli a = put(b,e),
vars(a) jezeli a € BExzp(V, B).

Sciezki

Niech out(q) = {t € T; | ¢ = source(t)} oznacza zbiér tranzycji wychodzqcych ze stanu
kontrolnego ¢ € @; i niech in(q) = {t € T, | ¢ = target(t)} oznacza zbidér tranzycji
wchodzgcych do stanu kontrolnego q. Mowimy, ze stan kontrolny q jest stanem koricowym,
jezeli out(q) = 0. Dla pary stanéw q,q" € Q;, jezeli istnieje tranzycja ¢ taka, ze t € out(q)
it € in(q), to stan ¢ nazwiemy poprzednikiem stanu ¢, a stan ¢ — nastepnikiem stanu q.

Sciezka w procesie P; ze stanu kontrolnego ¢; € @Q; do stanu kontrolnego ¢,, € Q; jest to
ciag stanow i tranzycji qit1¢s . . . tm—1¢m taki, ze m > 2, g; € Q; i t; € out(gj—1) Nin(g;) C
T, dla kazdego 1 < j <m — 1.

Moéwimy, ze stan(] qm jest osiggalny ze stanu qp, co oznaczamy q; = ¢y, jezeli istnieje
§ciezka z ¢1 do g, Mowimy, ze stan ¢ nalezy do $ciezki m = q1t1q2 - . . tm—1Gm (lub Ze $ciezka
7 przechodzi przez stan q), jezeli istnieje 1 < j < m takie, ze ¢ = ¢;. Podobnie, tranzycja
t nalezy do Sciezki 7, jezeli istnieje 1 < j < m — 1 takie, ze t = t;. Zbiér wszystkich stanéw
nalezacych do $ciezki m oznaczamy przez states(w), a zbiér wszystkich tranzycji nalezacych
do $ciezki 7w oznaczamy przez trans(mw).

!Bedziemy uzywaé krotszego okreslenia “stan” zamiast “stan kontrolny”, o ile nie bedzie prowadzito to
do nieporozumien.
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Sciezke z ¢ do q,, nazywamy cyklem, jezeli q; = ¢, i wszystkie pozostate nalezace do
niej stany kontrolne sa roézne. Stan nalezacy do cyklu jest stanem wejsciowym cyklu, jezeli
ma poprzednika, ktory nie nalezy do tego cyklu. Sciezka 7 = qit1qs ... tm—1Gm zawiera
cykl, jezeli przechodzi przez jaki§ stan wiecej niz raz, czyli ¢; = ¢; dla pewnych ¢ <1i < j <
n. Mowimy, ze Sciezka jest maksymalna, jezeli prowadzi do stanu koricowego lub zawiera
cykl. Sciezke nazwiemy prostg, jezeli nie zawiera cyklu. Zbiér wszystkich §ciezek prostych
ze stanu ¢; do stanu g, bedziemy oznaczaé¢ przez II(q1,¢m). Zbior wszystkich stanow
kontrolnych nalezacych do $ciezek ze zbioru II(q1, ¢,,) oznaczamy przez states(IL(q1, gm)),
a zbior wszystkich tranzycji nalezacych do Sciezek ze zbioru II(q1,¢m) oznaczamy przez
trans(I1(q1, gm)). W naszych rozwazaniach przyjmujemy, ze kazdy stan kontrolny procesu
jest osiggalny z jego stanu poczatkowego.

Program strukturalny

Dla dwoch stanéw kontrolnych g, ¢’ procesu P; powiemy, ze ¢ dominuje nad ¢, jezeli kazda
$ciezka ze stanu poczatkowego ¢¥ do stanu ¢’ przechodzi przez q. Przyjmijmy, ze relacja
dominacji jest zwrotna, czyli kazdy stan dominuje nad soba samym.

Definicja 3.2 O programie w jezyku bazowym powiemy, Ze jest strukturalnyﬁ, jezeli zbior
tranzycyi T; kazdego procesu programu mozemy podzieli¢ na dwa roztgczne podzbiory F; i B;
o nastepujgcych wtasnosciach:

1. ze stanu poczgtkowego istnieje $ciezka do kazdego innego stanu procesu, ktora sktada
sie wylgceznie z tranzycji nalezgcych do zbioru F; @ w procesie nie istnieje cykl, do
ktorego nalezq wytgcznie tranzycje ze zbioru Fj,

2. do zbioru B; nalezg wylgcznie tranzycje, ktorych stan docelowy dominuje nad stanem
Zrodtowym.

Kluczowa wtlasno$¢ programu strukturalnego jest nastepujaca.

Wiasnosé 3.3 [ASU02| W Zadnym procesie programu strukturalnego nie ma cyklu zawie-
rajgcego dwa stany wejsciowe.

Niestrukturalny przeplyw sterowania bardzo rzadko wystepuje w praktyce. Jezeli w
programie sa uzyte wylacznie strukturalne instrukcje takie jak if-then-else, while-do, conti-
nue czy break, to program zawsze jest strukturalny. Nawet programy napisane przy uzyciu
instrukcji goto prawie zawsze sg strukturalne, poniewaz stosowanie petli z wiecej niz jednym
wejsciem nie jest powszechne (wedlug autorow [ASUQO2]). Metode redukcji przedstawiona
w rozdz. 5 opracowano dla strukturalnych programéw w jezyku bazowym.

3.2 Semantyka

W tej czesci przedstawimy semantyke programu w jezyku bazowym, a wiec okreslimy czym
jest stan programu, podamy relacje przejScia miedzy stanami i zdefiniujemy wykonanie
programu. Na poczatku wprowadzimy kilka pomocniczych definicji.

2W literaturze polskojezycznej uzywa sie pojecia redukowalny, ale my przyjmiemy okreslenie struktu-
ralny, poniewaz terminu redukcja bedziemy uzywa¢ w innym znaczeniu w rozdz 5.
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Wartos$ciowanie zmiennych i buforéw

Niech Z* oznacza zbior ciggoéw liczb catkowitych. Przez Q bedziemy oznaczac sume Z UZ*.
Funkcje catkowita v : V.U B — Q taka, ze v(V) C Z i v(B) C Z" nazwiemy wartoscio-
waniem zmiennych i buforéw lub krotko wartosciowaniem. Funkcja v przypisuje kazdej
zmiennej warto$¢ catkowita a kazdemu buforowi ciag wartodci catkowitych (pusty ciag be-
dziemy oznacza¢ przez ).  Wartosciowanie v¥ takie, ze v°(b) = ¢ dla kazdego bufora
b € B (wszystkie bufory sa puste) nazywamy wartosciowaniem poczgtkowym. Wartoscio-
wanie wyrazeri arytmetycznych &(e,v) dla e € Exp(V) i danego warto$ciowania v € QVVE
definiujemy w standardowy sposéb:

e E(m,v) =m,dlam € Z,

o E(y,v) =v(y),dlay eV,

o E(eg Beg,v) =E(er,v) ®E(ea,v), dla ey, eq € Exp(V),

o &(—e,v) = —E&(e,v),

e &((e),v) = E(e,v).
Niech {tt, ff} bedzie zbiorem wartosci logicznych, e1,ea € Exp(V), b € B i g1,92 €
BExzp(V,B). WartoSciowanie wyrazeni logicznych B(g,v) dla ¢ € BExzp(V, B) i danego
wartosciowania v € QVYE definiujemy nastepujaco:

o B(true,v) = tt,

tt  jezeli E(eq,v) ~ E(ez,v),

o Bler ~ e, v) = { ff jezeli E(eq,v) # E(ea,v),

tt jezeli v(b) = ¢,
ff jezeli v(b) # e,

Blempty(b). v) = {

|ttt jezeli B(gi,v) =tt i B(ga,v) = tt,
o nam) = { i 1o B o) 57 s Bl o)

|ttt jezeli B(g1,v) = tt lub B(g2,v) = tt,
B0V on0) = { ook B o) 511 Bl 17

[ttt jezeli B(g,v) = ff,
B(=g,v) = { If jezeli B(g,v) = tt,

|ttt jezeli B(g,v) = tt,
* Bllg)v) ‘{ ff jezeli B(g,v) = ff

Niech pop : Z* — Z*, top : Z" — Z i push : Z" x Z — Z" beda funkcjami operujacymi na
ciggach wartosci catkowitych. Dla ciagu w = wjus ... ug, gdzie k € N i u € Z:

e pop(w) = uz...up,
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o top(w) = u; dlaw # ¢ i top(w) = 0 dla w = A
o push(w,u) = urusg . . . ugl.

Dlay € VUB iu € Q niech v[u/y] oznacza wartosciowanie v’, takie ze v'(z) = u dla

=yiv(z) =v(z)daz #y.  Przez J(v,a) oznaczamy wartosciowanie v’, ktore
otrzymano z warto$ciowania v po wykonaniu akcji o« € Act(V,B). Niech b € B,y € V
iee€ Exp(V). Wartosciowanie J (v, ) jest zdefiniowane zgodnie ze struktura akcji o w
nastepujacy sposéb:

e J(v,e) = v (akcja pusta),
o J(v,z:=¢)=v[E(e,v) /] (instrukcja przypisania),
o J(v,put(b,e)) = v push(v

o J(v,a1;a0) =0", gdzie v/ = J (v, a2) i v/ = T (v, ).

J(

o J(v,get(b,y)) = v[top(v(b)) /y, pop(v(b)) /b] (operacja wyjecia z bufora),
( (b),E(e,v)) /b] (operacja wlozenia do bufora),
(

Warto$ciowanie opoézZnieni

Funkcje catkowita p : @ — R4, ktéra kazdemu stanowi kontrolnemu przypisuje liczbe
rzeczywista, nazywamy warto$ciowaniem opdznien. Intuicyjnie, wartosé opdznienia p(q)
informuje o tym, ile czasu mineto od ostatniego wejscia i-tego procesu do stanu ¢, a jezeli
proces nigdy wcze$niej nie byl w stanie ¢, to u(g) mowi, ile czasu mineto od poczatku
dzialania programu. Zauwazmy, ze jezeli proces znajduje sie w stanie ¢, to p(g) jest rowne
czasowi przebywania procesu w tym stanie.

Dla 6 € Ry, p + 6 oznacza wartosciowanie opdznien ', takie ze p/(¢) = p(g) + 9 dla
kazdego stanu kontrolnego ¢ € Q. Dla Y C Q, p[Y := 0] oznacza warto$ciowanie opoznien
i, takie ze p'(q) = 0dla g €Y iu/'(q) = p(q) dla ¢ € Q\ Y. Wartoéciowanie u°, takie ze
1°(q) = 0 dla kazdego stanu ¢ € Q nazywamy poczgtkowym wartosciowaniem opdznier.

Stan i konfiguracja programu

Stan programu jest okreslony przez stany kontrolne w jakich znajduja sie procesy, warto-
$ciowanie zmiennych i buforéw oraz warto§ciowanie opdznieri. Formalnie, stanem programu
P jest krotka (g1, . . ., qn, v, 1), gdzie ¢; € Qi, v € QVYE i 4 € R,“. Natomiast konfiguracjg
programu P bedziemy nazywaé krotke (g1, ..., qn,v), gdzie ¢; € Q; i v € QVYE. Konfi-
guracja jest wyznaczona przez stany kontrolne proceséw oraz wartosciowanie zmiennych
i buforow.

Przez T'(y) oznaczamy zbiér numer6éw procesow, ktore posiadaja etykiete v w swoim
zbiorze etykiet.

Fy)={1<i<n|yeli}

Zdefiniujemy jeszcze pomocnicza funkcje synch : T — {true, false}, ktorej wartosc
informuje czy tranzycja jest synchroniczna. Jezeli |T'(label(t))| > 1, to synch(t) = true, w
przeciwnym przypadku synch(t) = false.

3Préba pobrania elementu z pustego bufora jest traktowana jako blad i jest wykrywana w czasie wery-
fikacji programu.
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Tranzycje mozliwe i gotowe do wykonania

Niecht; € T;, s = (q1, -+, qns v, 1) il = (g1, - - ., gn, v). Powiemy, ze proces o numerze i moze
wykonaé tranzycje t; w stanie s, co oznaczamy przez enabled;(t;, s), jezeli stan zrodtowy tej
tranzycji jest rowny ¢; i dozér tej tranzycji jest prawdziwy przy warto$ciowaniu v, a zatem:

enabled;(t;, s) < source(t;) = q; A B(guard(t;),v) = tt

Zauwazmy, ze warto$ciowanie opdéznieri nie ma wpltywu na to, czy proces moze wykonaé dang
tranzycje. Dlatego mozemy powiedzieé, ze proces o numerze i moze wykonaé tranzycje t;
w konfiguracji I, co oznaczamy przez enabled;(t;,1) i definiujemy:

enabled;(t;,1) = source(t;) = qi N B(guard(t;),v) = tt

Tranyzycja t; € T; jest mozliwa do wykonania w stanie s (w konfiguracji 1), jezeli moze
by¢ wykonana przez proces ¢ w stanie s (w konfiguracji ) i kazdy inny proces zawierajacy
etykiete label(t;) moze wykonaé tranzycje o tej etykiecie w stanie s (w konfiguracji 7).

enabled(t;, s) = enabled;(t;, 5) AV jeravel(t:)\{i} It; e, enabled;(t;, s) A label(t;) = label(t;)
def

enabled(t;, 1) = enabled;(t;, 1) NV jcravei(t,))\{i} 3t;eT;enabled;(t;, 1) A label(t;) = label(t;)
Podobnie powiemy, ze tranzycja t; jest gotowa do wykonania przez proces i w stanie s,
co oznaczamy przez fireable;(t;,s), jezeli proces i moze wykonaé tranzycje t; w stanie s
i warto§¢ opoznienia w stanie Zrédlowym tranzycji nalezy do przedzialu okreslonego przez
jej dozwolone opéznienie, a wiec:

fireable;(t;,s) = enabled(t;, s) A p(source(t;)) € delay(t;)

Tranzycja t; € T; jest gotowa do wykonania w stanie s, jezeli jest gotowa do wykonania
przez proces ¢ w stanie s i dla kazdego innego procesu zawierajacego etykiete label(t;)
istnieje tranzycja gotowa do wykonania w stanie s o tej etykiecie.

def

fireable(t;, s) = fireable;(t;, ) \Vjcrabei(t))\{i} 3¢, e1; fireable;(t;, s)Nlabel(t;) = label(t;)

Powiemy wreszcie, ze tranzycja t; € T; jest przeterminowana w stanie s, jezeli jest mozliwa
do wykonania i zostalo przekroczone gérne ograniczenie na czas jej wykonania.

expired(t;,s) = enabled(t;, s) A p(source(t;)) ¢ upper _delay(t;)

Semantyka

Dla j € Z C {1,...,n} przez (a;)jez oznaczamy ciag akcji a; uporzadkowany rosnaco
wedlug numerow indeksow H

Definicja 3.4 Semantykq programu P = (V,B,{P; |1 < i < n}), gdzie P; = (id;,Qi,q?,
[;,T;) dla danego wartosciowania poczgtkowego v° : VU B — Q jest etykietowany system
tranzycyjny TS = (S,5°, A, —) zdefiniowany nastepujgco:

4Kolejnos¢é wykonania akcji nie ma znaczenia (kazdy przeplot prowadzi do tego samego wartogciowania
zmiennych i buforéw), poniewaz zalozylismy (punkt BT} str. B4), ze zmienne dzielone ani bufory nie sa
modyfikowane przez tranzycje synchroniczne.

29



S=Q1x...xQnxQVYB xR, jest zbiorem standw,

o 50 = (q?, cee, qg, ’uo,uo) € S jest stanem poczgtkowym,

A=, T; URy jest zbiorem etykiet,
o —C S x A xS jest relacjg przejscia, czyli najmniejszq relacjg spetniajoce warunki:
— niech s = (q1,-- -, qn, 0, 1) @ 8" = (q,...,q,,v, 1), dlav € T s 2 ¢ wtedy
i tylko wtedy, gdy istnieje zbior tranzycji T' = {t; |i € ()} C T taki, ze:

« fireable;(t;,s), label(t;) = v i target(t;) = q} dla kazdej tranzycji t; € T”,

x v = J (v, (action(t;))t,e1 ),

* ' =pl{gi i€ T(y)} =0,

* ¢;=q; dlaje{l,...,n}\T'(7),

— niech s = (q1,. -, qn, v, 1) 08 = (q1,- -, qn, v, 0 +96), dlad € Ry s NI wiedy
i tylko wtedy, gdy 6 > 0 i dla kazdej tranzycji t € T zachodzi

—enabled(t, s) V (—urgent(t) A —expired(t,s'))
lub 6 = 0.

W stanie poczatkowym wszystkie bufory sa puste, a zmienne maja wartosci poczatkowe
okreglone przez warto$ciowanie v". Bedac w stanie s = (q1, ..., qn, v, 1) System moze:

e Wykona¢ tranzycje o etykiecie v € T' (przejscie akcyjne), jezeli sa one gotowe dla
wszystkich proceséw o numerach ze zbioru I'(7). Stany kontrolne proceséw wykonu-
jacych tranzycje zmieniaja sie na stany docelowe tych tranzycji, a stany kontrolne
pozostalych procesow pozostaja bez zmian. Wartosci zmiennych i buforéw zmieniaja
sie zgodnie ze struktura akcji tranzycji. Wartosci opdznien nie zostaja zwiekszone,
natomiast op6znienia dla stanéw ¢, gdzie i € I'(y) zostaja wyzerowane.

e Pozwoli¢, zeby minelo § > 0 jednostek czasu (przejscie czasowe) pod warunkiem, ze
nie ma mozliwej do wykonania tranzycji, ktéra jest pilna lub ktéra po uplywie tego
czasu bylaby przeterminowana. Opédznienie dla kazdego stanu jest zwiekszane o 4.
System zawsze moze wykonaé tranzycje czasowa o dlugosci 0.

Przebiegi programu

s—przebiegiem lub wykonaniem programu P nazywamy nieskoriczony ciag stanow:
Ag A1 Az
So — S1 — S2 — ...

gdzie s; € S'i A\ € TURL dla kazdego ¢ > 0 oraz so = s. Zauwazmy, ze skoro \; moze
by¢ rowne 0, to dwie kolejne tranzycje akcyjne moga byé¢ wykonane bezposrednio jedna po
drugiej (bez uptywu czasu pomiedzy nimi). Wprowadzimy wiec pojecie przebiegu poste-
pujacego. Przebieg programu sg 29 S1 Ay So . nazywamy postepujgcym, jezeli suma
2 {ieIN | neR, } i Jest nieskoriczona. Zalozenie o postepowosci jest naturalne, poniewaz w
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rzeczywisto$ci nie mamy wplywu na uplyw czasu (nie mozemy go w zaden sposéb ograni-
czac), a poza tym zaden rzeczywisty proces nie moze wykonywaé swoich akcji nieskoriczenie
szybko, czyli nie moze wykonaé¢ nieskoniczonej liczby tranzycji akcyjnych w skonczonym
czasie.

W weryfikacji modelowej czesto bierze sie pod uwage tylko te przebiegi programu, ktore
spelniaja warunki uczciwosci (ang. fairness conditions), definiowane zazwyczaj w nastepu-
jacy sposéb:

e jezeli jaka$ tranzycja, jest nieskoriczenie czesto gotowa do wykonania, to bedzie nie-
skoriczenie czesto wykonana (tak zwana silna uczciwo$é, ang. strong fairness)

Y

e jezeli jaka$ tranzycja, jest nieskonczenie dlugo gotowa do wykonania, to bedzie nie-
skoniczenie czesto wykonana (tak zwana staba uczciwo$é, ang. weak fairness).

Niech o = s ' S1 M S9 23 ..., gdzie \; € TUR, dla kazdego ¢ > 0. Dla \; € T" przez
transy(A;) C T oznaczmy zbior tranzycji (jednoelementowy, jezeli \; jest etykieta lokalna)
wykonywanych podczas przejscia ;. Powiemy, ze przebieg o jest silnie uczciwy wzgledem
tranzycji nalezacych do zbioru 77 C T, jezeli dla kazdej tranzycji t € T" jest spelniony
nastepujacy warunek:

(Vi>03j>k fireable(t,s;)) = (Viz03j>k t € trans,(A;)).

Przebieg o jest stabo uczciwy wzgledem tranzycji nalezacych do zbioru T C T, jezeli dla
kazdej tranzycji t € T' jest spelniony nastepujacy warunek:

(Fe>0Vj>k fireable(t, s;)) = (Viz0Tj>r t € trans,(A;)).

W rozprawie nie przyjmujemy zadnych zalozeri na temat ucziwosci ani progresywno-
§ci programow. Prezentowane w kolejnych rozdziatach metody generowania automatow
czasowych i redukcji sa przedstawione dla najbardziej ogolnej definicji przebiegu programu.
Aczkolwiek w rozdziale 5 pokazujemy, ze jezeli ograniczymy nasze rozwazania tylko do prze-
biegow silnie (stabo) uczciwych, to kazdy przebieg zredukowanego programu odpowiadajacy
silnie (stabo) uczciwemu przebiegowi oryginalnego programu, bedzie rowniez silnie (stabo)
uczciwy (i odwrotnie). Podobnie dla zalozenia o progresywnosci.

Dla s = (q1,..-,qn,v, ) € S14,0 € Ry niech s+ § oznacza stan (q1,. .., Gn, v, g+ 9).

Potgczeniem dwu tranzycji czasowych s s +dis+9 s + 0 + ¢ jest tranzycja czasowa
PRAM s+0+¢’. Podobnie, jezeli s LR 544, to dla dowolnego k € IN, istnieja d1,...,0; € R4

takie, ze 61+...+ 0, =0d1is LY s+01 LEGLt s+9, czyli kazda tranzycja czasowa moze by¢
podzielona na dowolna, ale skoficzong liczbe tranzycji czasowych. Nie bedziemy rozrézniaé
przebiegéw, z ktorych jeden moze powstaé z drugiego przez podzial lub potaczenie tranzycji
czasowych.

3.3 Poprawnosé programu
Dla jezyka bazowego nie przedstawiamy nowej logiki ani systemu dowodzenia. Do wyrazenia

wlasnosci programu mozna uzy¢ istniejacych logik temporalnych takich jak CTL* opisana
w rozdz. 2.
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Model

Niech 75 = (S9,5°, A, —) bedzie etykietowanym systemem tranzycyjnym dla programu
P = (V,B,{P;i|1<i<n}), gdzie P, = (id;, Qi,q?,T;, T;). Mozemy definiowa¢ nastgpujace
zmienne zdaniowe dla programu P:

® Doy~ ey, gdzie e1,e9 € Exp(V) 1 ~ jest operatorem relacyjnym,
® Dempty(b)> 8dzie b € B,

® pig, gdziel <i<nigéeqQ;.

Dla pewnego zbioru zmiennych zdaniowych PV, warto$é¢ funkcji wartoéciujacej V : § — 2PV

w stanie s = (q1, ..., Gn, v, u) programu P definiujemy w nastepujacy sposob:
® Dy~ ey € V(s) whedy i tylko wtedy, gdy B(e1 ~ ea,v) =,
® Dempty(v) € V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy v(b) = e,
e pig € V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy ¢; = q.

Zmienna zdaniowa pe, ~ ¢, etykietuje stan s, czyli zdanie e; ~ e jest prawdziwe w
stanie s, jezeli wartoSciowanie zmiennych i buforéw spelnia warunek e; ~ es. Podobnie,
zdanie peppty(p) jest prawdziwe w stanie s, jezeli w tym stanie bufor b jest pusty, a p; 4 jest
prawdziwe w stanie s, jezeli stan kontrolny i-tego procesu w s (g;) jest rowny gq.

Modelem programu P nazywamy pare

M = (TS, V).

3.4 Przyklady

Dla zwiekszenia czytelnosci wszystkie przyktady programéw w jezyku bazowym bedziemy
przedstawia¢ w postaci rysunkow, gdzie stany programu sa reprezentowane przez owale, a
tranzycje przez strzalki etykietowane odpowiednimi atrybutami. Male strzatki wskazuja
poczatkowe stany kontrolne poszczegblnych procesow.

3.4.1 Producent i konsument

Przedstawimy najpierw bardzo prosty program, ktérym zilustrujemy generowanie automa-
tow czasowych (w rozdziale 4). Na rys. Bl przedstawiono system sktadajacy sie z procesow
Producent i Konsument, ktoére do komunikacji wykorzystujg bufor b. W systemie sg oprocz
tego trzy zmienne: zmienna count przechowujaca liczbe elementéw w buforze, uzywana
i definiowana przez obydwa procesy oraz zmienne reprezentujace porcje danych procesu
Producent (p) i Konsument (c).

Proces Producent wykonuje na przemian dwa rodzaje czynnosci: produkuje porcje da-
nych (tranzycja o etykiecie produce) i wysyla je do procesu Konsument (send). Produkcja
danych zajmuje co najmniej 1 i nie wiecej niz 2 jednostki czasu. Jezeli tylko bufor nie jest
pelny (count < N), to proces natychmiast po wyprodukowaniu danych (informuje o tym
znacznik urgent) umieszcza je w buforze (put(b,p)) i zwieksza licznik (count := count + 1).
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V={p,c,count}
B={b}
Pr oducent Konsurent
(counffrr\]?: produce: consume: (fgj[']\::(:))
urgent 1.2] urgent
put(b,p) get(b,c)
count:=count+1 count:=count-1

Rysunek 3.1: Producent i konsument

Proces Konsument cyklicznie pobiera porcje danych z bufora (tranzycja o etykiecie
receive) i konsumuje je (consume). Pobranie porcji odbywa sie natychmiast (urgent),
jezeli tylko bufor nie jest pusty (count > 0). Konsument wyjmuje wtedy dane z bufora
(get(b,c)) 1 zmniejsza licznik (count := count — 1). Konsumpcja danych trwa dowolnie
dtugo.

Przyktadowe wartosciowanie poczatkowe v° dla programu jest nastepujace: v°(count) =
(p) =0v%(c) =0i0°(b) = ¢.

Przyklady wilasnosci

Dla programu zdefiniujmy nastepujace zmienne zdaniowe:
® D1 = Peount<N, czyli liczba elementoéw w buforze (count) nie przekracza N,
® Py = py.c1, czyli proces o numerze 2 (Konsument) jest w stanie C1,
® D3 := pa.c2, czyli proces o numerze 2 (Konsument) jest w stanie C2.

Formuta
AG P1

jest przyktadem wtasnodci bezpieczeﬁstw;ﬁ. Natomiast formuta
AG (pg = AF pg)

ktéra mowi, ze zawsze, gdy Konsument jest gotowy do odebrania porcji danych, to w konicu
je dostanie, jest przykladem wtasnosci 2ywotnoécﬂ. Obie formuly sa prawdziwe. Natomiast

formuta
AG (p3 = AF pg)

5Bfezpieczeﬁstwo oznacza, ze “nigdy nie zdarzy sig¢ nic zlego”.
6 Zywotno$é oznacza, 7e “zawsze w koncu stanie sie co§ pozadanego”.
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V=B=0

P1 P2
idlel tryingl
startl:

idle2 trying2
start2:

setxX01: setX1: setX2:
[0.D) [0.D)
enterl: enter2: : :
(d, %o (d, %
criticall wai tingl critical 2 wai ting2
setX2: setX1:
enter2: enterl:

Rysunek 3.2: Synchroniczny protokét Fischera

jest prawdziwa tylko wtedy, gdy przyjmiemy dodatkowe zalozenia o uczciwosci, a wiec w
czasie weryfikacji bedziemy brali pod uwage jedynie przebiegi spelniajace warunki uczci-
wosci (stabe lub silne), czyli takie w ktorych proces Konsument nie moze przebywaé w
nieskonczono$é¢ w stanie C2.

3.4.2 Protokoél Fischera wzajemnego wykluczania

Nastepnym przyktadem jest protokol Fischera wzajemnego wykluczania opisany w punkcie
Pokazemy tutaj dwa sposoby przedstawienia tego protokotu w jezyku bazowym.

Pierwszy ze sposobéw wykorzystuje mechanizm wspélnego wykonywania tranzycji przez
wiele procesow (tak jak w automatach czasowych). Na rys. B2 przedstawiono trzy procesy:
P1, P2 i X, ktorych dziatanie omowiono dokladnie w rozdz. Jedyna réznica polega
na tym, ze ograniczenia na czas wykonywania tranzycji s reprezentowane przez dozwolone
opdznienia, a nie przez warunki zegarowe.

Oczywiscie protokét Fischera moze by¢ opisany w bardziej naturalny sposéb, w ktorym
zmienna sterujaca protokotu jest reprezentowana poprostu przez zmienng programu (dla
v9(X) = 0), a nie przez proces, co pokazano na rys. Tak przedstawiony protokoét daje
sie w bardzo latwy sposob uogdlni¢ na dowolng liczbe procesow (wystarczy dodaé nowe
procesy, ktorych dziatanie jest analogiczne do dzialania proceséow P1 i P2), co nie jest
prawda w przypadku opisu synchronicznego.

Formuta

AG ﬂ(Cl A\ CQ)
gdzie ¢1 := D1.criticall 1 C2 = P2.critical2, Wyraza wlasno$é wzajemnego wykluczania (ni-
gdy dwa procesy nie przebywaja jednoczesnie w swoich sekcjach krytycznych). Ciekawa

cechy tego protokotu jest to, ze prawdziwosé powyzszej formuly zalezy od wartosci progow
czasowych D i d. Formuta jest prawdziwa wtedy i tylko wtedy, gdy D < d.

34



V= P1 P2
B=lo idel ingl idle2 ing2
ide trying idle trying
\ startl: \
setX01: setX1:
X: =0 [O,D)
X =1
enterl:
(X=1)
criticall (d, o wai tingl critical2 (d, %  waiting2

Rysunek 3.3: Asynchroniczny protokét Fischera

3.4.3 Protokél zmieniajacego sie bitu
Opis protokotu

Na koniec przedstawimy troche wiekszy przyktad, ktérym zilustrujemy metode ciecia w
rozdziale 5. Protok6! zmieniajacego sie bitu (ang. Alternating Bit Protocol, w skrocie
ABP) [BSWG9] jest protokolem komunikacyjnym, ktéry umozliwia transmisje danych w
srodowisku, w ktérym nie ma gwarancji dotarcia danych do celu. Wykorzystany jest tutaj
mechanizm potwierdzania i retransmisji danych. W protokole kazda porcja danych i kazde
potwierdzenie otrzymania danych opatrzone jest jednobitowym znacznikiem, na podstawie
ktorego nadawca rozpoznaje, czy porcja danych zostala odebrana, czy tez zostata zgubiona
i wtedy wysyla ja jeszcze raz.

Rysunek Bl przedstawia jedna z wersji tego protokoltu opisang w jezyku bazowym. Pro-
gram sklada sie z trzech procesow: Nadawcy, Odbiorcyi Bufora. Proces Nadawca (Odbiorca)
odpowiada stronie wysylajacej (odbierajacej) komunikaty. Zawodne lacze jest reprezento-
wane przez proces Bufor i 6 buforé6w komunikacyjnych zawierajacych odpowiednio:

e sbd — dane przesyltane miedzy Nadawcg a Buforem,

e sbb — bity przesylane miedzy Nadawcg a Buforem,

e bsa — potwierdzenia przesylane miedzy Buforem a Nadawcg,
e brd — dane przesyltane miedzy Buforem a Odbiorcg,

e brb — bity przesytane miedzy Buforem a Odbiorcg,

e rba — potwierdzenia przesytane miedzy Odbiorcg a Buforem.

Zmienne csbd, cbsa, cbrd, crba odpowiadaja ilo$ci komunikatéw w danym buforze i sa od-
powiednio modyfikowane przy wysytaniu i odbieraniu komunikatéw z tych buforéw. Bufor
sbb (ani brb) nie ma licznika, poniewaz liczba wiadomosci w buforze sbb jest zawsze rowna
liczbie wiadomosci w buforze sbd, czyli wartosci licznika csbd (podobnie dla buforow brb i
brd).
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B={sbd,sbb,bsa,brd,brb,rba}
V={cshd,cbsa,cbrd,crba,

shit,sdata,sack,

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

Nadawca rbit,rdata, rack, Cdbi or ca
bbit,bdata}
1) ()
11:
(cshd<Mm) (cbrd>0)and(crba<M)
urgent urgent
put(sbd,sdfata); 110: get(brd,rdata);
put(sbb,sbit); urgent get(brb,rack);
csbd:=cshd+1; (rack<>rhit) cbrd:=cbrd-1;
5 put(rba,rack);
13: crba:=crba+1;
(cbsa<>0)
urgent
get(bsa,sack); 111:
14: chsa:=cbsa-1; I8: (rack=rbit)
(sack<>sbi Ly urgent
urgent sdata:=sdata+1; rbit:=1-rbit;
)
I5: Buf or
(sack=sbit) 112: |
urgent (csbd<>0)and(chrd<M) 13:
sbit:=1-sbit; urgent (cshd<>0)
get(sbd,bdata); urgent
17: get(sbb,bbit); get(sbd,bd_ata);
16: (sdata>=N) csbd:=cshd-1; Q get(sbb,bbit);
(sdata<N) [0,D) put(brd,bdata); csbd:=csbd-1,
[0,D) sdata:=0; put(brb, bbit);
cbrd:=cbrd+1;
114: 115:
(crba<>0)and(chsa<M) (crba<>0)
urgent urgent
get(rba,bbit); get(rba,bbit);
crba:=crba-1; crba:=crba-1;

Rysunek 3.4: Protokot zmieniajacego sie bitu (ABP)
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Proces Bufor modeluje dwa rodzaje zachowania: poprawne przekazanie danych lub ich
zgubienie. W tranzycji [12 Bufor pobiera dane (get(sbd,bdata)) razem ze znacznikiem
(get(sbb, bbit)) od Nadawcy i przekazuje je w niezmienionej postaci do Odbiorcy. Natomiast
w tranzycji [13 Bufor pobiera dane i znacznik od Nadawcy i nie przekazuje ich dalej. Analo-
gicznie jest w przypadku przekazywania potwierdzenia od Odbiorcy do Nadawcy (tranzycje
1141 115).

Proces Nadawca umieszcza dane (sdata) i znacznik (sbit) w odpowiednich buforach (o ile
nie sg pelne). Nastepnie czeka na potwierdzenie. Jezeli nie otrzyma potwierdzenia w ciagu
T jednostek czasu, to ponownie przesyta te sama pare: dane i znacznik. Jezeli otrzyma
potwierdzenie (w postaci jednego bitu), to sprawdza, czy wartos¢ potwierdzenia (sack) jest
rowna znacznikowi (sbit). Jezeli nie jest, to ponownie wysyla dane i znacznik. Jezeli wartosc
potwierdzenia jest zgodna z oczekiwana, to znaczy, ze ta porcja danych zostala poprawnie
odebrana przez Odbiorce i Nadawca zmienia warto$é swojego bitu (sbit) na przeciwna (z 0
na 1 i odwrotnie). Nastepnie Nadawca generuje nowe dane (reprezentowane przez kolejne
liczby catkowite z zakresu od 1 do N). Generowanie nowych danych zajmuje co najmniej
L i co najwyzej U jednostek czasu. Od tego momentu dzialanie Nadawcy powtarza sie dla
nowych wartosci danych i znacznika.

Proces Odbiorca po odebraniu danych (rdata) i znacznika (rack) wysylta potwierdzenie
réwne warto$ci znacznika. Nastepnie sprawdza, czy warto$é znacznika jest réwna wartosci
bitu kontrolnego (rbit) i jezeli tak, to zmienia warto$¢ tego bitu na przeciwna.

Wartosciowanie poczatkowe dla programu jest nastepujace: v°(sdata) = 1, v°(y) = 0
dla y € V' \ {sdata} i v°(b) = dla b € B.

Zauwazmy, ze program z rys. Bdljest strukturalny, poniewaz dla kazdego procesu istnieje
podzial na zbiory F; i B; spelniajace warunki definicji dla procesu Nadawcy zbior
Fy ={11,13,15,16,17}, a By = {i12,14,18}, dla procesu Odbiorcy F» = {9} i Bs = {19,110},
a dla procesu Bufora F3 =01 By = {112,113,114,115}.

Przyklady wlasnosci

Protokot ABP jest poprawny tylko wtedy, gdy warto$¢ zmiennej sbit (uzywana w procesie
Nadawcy) jest réwna wartosci zmiennej rbit (uzywanej w procesie Odbiorcy).

Sformulujmy nastepujaca wlasnosé: jezeli procesy Nadawcy i Odbiorcy sa w swoich
poczatkowych stanach kontrolnych (czyli w stanie poczatkowym i wtedy, gdy obydwa pro-
cesy zdazyty zmieni¢ wartosci swoich bitow) i warto§é zmiennej sbit wynosi 0, to wartosé
zmiennej rbit rowniez wynosi 0 (podobnie mozemy sprawdzié dla wartosci 1)E Zdefiniujmy
nastepujace zmienne zdaniowe:

e s1:=p1.51 (S2 :=p1.52), czyli proces o numerze 1 (Nadawca) jest w stanie S1 (S52),
o 71 :=Dpo 1 (T2 := p2.R2), czyli proces o numerze 2 (Odbiorca) jest w stanie R1 (R2),
o sbit) := DPsbit=0,

e 1bit0 := Prvit=0-

"Powdd, dla ktérego nie definiujemy zmiennej zdaniowej pspir—rpi¢ zostanie podany w punkcie
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Formuta ¢ wyrazajaca nasza wtasnosé ma postaé
v = AG((s1 A 11 A sbit0) = rbit0)

Badaniem tej wlasnosci zajmiemy sie w kolejnych rozdzialach. Nastepna formuta, ktora
jest przykladem wtasnosci zywotnosci

wiAG(SQ :>AFT2)

méwi, ze jezeli Nadawca wystal dane, to w koricu dotra one do Odbiorcy. Zauwazmy,
ze ta wlasno§é jest prawdziwa tylko przy zalozeniu silnej uczciwosci, w przeciwnym razie
jest mozliwy taki nieskonczony przebieg programu, w ktorym Bufor gubi wszystkie pakiety
przekazywane przez Nadawce (tranzycja 112 nie jest wykonana mimo, ze nieskoriczenie czes-
to jest mozliwa do wykonania).

3.5 Podsumowanie rozdzialu

Od jezykow opisu systemow czasowych takich jak Estelle [ISO97| czy SDL [MT01], ktore
mozemy okresli¢ mianem jezykéw wysokiego poziomu, jezyk bazowy rézni sie tym, ze ma
uproszczong sktadnie. Nie posiada typowych dla jezykéw programowania instrukeji if-then-
else, czy while. Jednak takie instrukcje mozna tatwo “wyrazi¢” w jezyku bazowym (waru-
nek instrukcji if-then-else wykorzystujac dozory tranzycji, a petle poprzez odpowiedni ciag
stanéw 1 tranzycji tworzacy cykl). Z drugiej strony takie zaprojektowanie jezyka ulatwia
tlumaczenie do automatéw czasowych. Poza tym jezyk bazowy nie rézni sie sitg wyrazu od
jezykoéw wysokiego poziomu, w ktérych mozna naktadaé ograniczenia na czas wykonywania
pewnych operacji, co znaczy ze kazde zachowanie opisane w jezykach wysokiego poziomu
mozna takze opisa¢ w jezyku bazowym.

Mimo, ze jezyk bazowy jest dosy¢ prosty, to jednak udostepnia wszystkie podstawowe
mechanizmy komunikacji i synchronizacji systeméw wspotbieznych. Dzieki temu mozliwe
jest dosy¢ wygodne tlumaczenie z innych jezykéw, czego dowodem moze byé fakt, ze takie
tlumaczenia powstaly i nadal powstaja dla jezykow:

o Estelle (praca magisterska Wiktora Miszurisa pt. “Tlumaczenie Estelle do jezyka
bazowego”, obroniona w 2004 roku),

e UML (praca magisterska Jakuba Kowalskiego pt. “Translacja z jezyka UML do auto-
matoéw czasowych”, obroniona w 2005 roku),

e Promela [ND.IOA,
e Java [OWS06],

e SDL (praca magisterska Pawla Kowalskiego pt. “Translacja z jezyka SDL do automa-
tow czasowych”, w przygotowaniu).

Jezyk bazowy zostal takze wykorzystany do opisu protokotéw kryptograficznych uwzgled-

niajacych zaleznosci czasowe [IP06al, [IP(7].

Opis sktadni konkretnej jezyka bazowego (znanego jako IL od ang. Intermediate Lan-
guage) i przyktady specyfikacji w tym jezyku mozna znalezé pod adresem:

http://www.mimuw.edu.pl/~janowska/il
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Rozdzial 4

(Generowanie automatow
czasowych dla jezyka bazowego

W rozdziale opisujemy sposéb budowy automatéw czasowych na podstawie programu w je-
zyku bazowym. Na poczatku przedstawiamy jak za pomoca warunkéw na zegarach mozna
wyrazi¢ dopuszczalne opoZnienia i pilno§¢ tranzycji. Pokazemy nastepnie jak skonstru-
owac jeden automat czasowy odpowiadajacy programowi. Bedziemy go nazywaé globalnym
automatem czasowym. W kolejnym punkcie rozdzialu zdefiniujemy zbior automatow cza-
sowych, w ktérym poszczegélne automaty odpowiadaja sktadowym programu. Podamy
réwniez sposoby redukcji liczby zegaréw w generowanych automatach.

4.1 Zegary

Niech P = (V, B,{P; |1 < i < n}) bedzie programem, a P; = (id;, Qi, ¢}, %;,T;) procesem
programu P. Dla stanu kontrolnego ¢ € Q; przez nut(gll bedziemy oznaczaé liczbe tran-
zycji pilnych wychodzacych z ¢, a przez nut(P;) = maxseq, nut(¢) — maksymalna liczbe
tranzycji pilnych wychodzacych z jednego stanu i—tego procesu. Kazdemu procesowi P;
odpowiada zbiér zegaréw X; = {z%, ... xi}, gdzie k = nut(P;) + 1 przy czym zbiory X;
i X; sa roztaczne dla i # j. Zbiér wszystkich zegaréw X dla programu P bedzie réwny
sumie zbiorow X; dla 1 <i < n.

Warunki na zegarach modeluja ograniczenia czasowe wynikajace z dozwolonego op6z-
nienia i pilnoSci tranzycji. Przypomnijmy, ze jezeli tranzycja t nie jest pilna i jej dozwolone
opoZnienie delay(t) wynosi < dy,dy >, gdzie d; € INidy € NU{oo} oraz < jest znakiem “(”
lub “[” i > jest znakiem “)” lub “”, to ¢ moze zosta¢ wykonanana tylko wtedy, gdy uptynie
wiecej niz dy, ale mniej niz ds jednostek czasu od momentu, gdy proces wykonal tranzycje
do stanu zrédlowego tranzycji ¢ (méwimy, ze proces wszedt do stanu zrodlowego tranzycji
t). Tranzycja pilna jest wykonana natychmiast, gdy tylko stanie sie mozliwa do wykonania
(lub nie jest wykonana wcale).

Kazdej tranzycji odpowiada jeden zegar, przy czym przydzial zegaréw jest nastepujacy.

1Skrot od angielskiego number of urgent transitions.
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Kazdej tranzycji procesu P;, ktora nie jest pilna, przydzielamy zegar zt. Zegar x} jest
zerowany podczas wykonania kazdej tranzycji automatu, ktéorej odpowiada jakas tranzycja
procesu P;, wiec jego warto$¢ odpowiada czasowi przebywania procesu w biezacym stanie
kontrolnym (czyli w stanie, w ktérym proces P; znajduje si¢ w danym momencie). Dozwo-
lone opdznienie tranzycji, ktéra nie jest pilna, jest modelowane przez odpowiednie warunki
na zegarze ri. Pozostale zegary sg przydzielone tranzycjom pilnym procesu P; w ten sposéb,
ze kazde dwie tranzycje pilne wychodzace z tego samego stanu kontrolnego maja przypisane
rozne zegary. Taki podzial istnieje, bo przyjeliSmy, ze liczba zegaréw procesu P; jest réwna
nut(P;)+1. Warto$¢ zegara odpowiadajacego tranzycji pilnej odpowiada czasowi jaki minat
od momentu umozliwienia tej tranzycji, poniewaz zegar jest zerowany wtedy, gdy tranzycja
staje sie mozliwa do wykonania.

Funkcje c, constraint i upper constr

Niech T}* = {t € T;|urgent(t)} bedzie zbiorem tranzycji pilnych procesu P; i T% = |J'_, T}
bedzie zbiorem tranzycji pilnych programu. Niech ¢ : T'— X bedzie funkcja przyporzad-
kowujaca zegary tranzycjom taka, ze dla kazdej tranzycji t € T; \ T, c(t) = =% i dla kazdej
pary tranzycji t1,te € T3, c(t1) # xi, c(t2) # 2% i c(ty) # c(tz) B

Pomocnicza funkcja constraint : T — W(X) kazdej tranzycji przypisuje odpowiednie
ograniczenie zegaréw. Niech dj,dy € IN.

dy <c(t)Ne(t) <dg jezeli delay(t) = (d1,d2),
dy <c(t)Ae(t) <ds jezeli delay(t) = (dy,ds],
dy <c(t) jezeli delay(t) = (dy, 00),
. aer ) di < c(t) Ac(t) < ds jezeli delay(t) = [dy,ds),

constraint(t) = dy < cEt% A cgtg <dy jezeli delaygt; = {dl, dg]),
dr < c(t) jezeli delay(t) = [d1,00), gdzie dy # 0,
c(t) <0 jezeli delay(t) = [0,00) i urgent(t) = true,
true jezeli delay(t) = [0,00) i urgent(t) = false.

Aby wymusi¢ wykonanie tranzycji przed uplynieciem jakiego$§ czasu, musimy skonstruowac
odpowiedni niezmiennik lokacji Zrodlowej tej tranzycji. Funkcja upper constr : T — ¥(X),
ktora bedzie potrzebna do skonstruowania niezmiennika, jest zdefiniowana w nastepujacy
sposob ] Niech d € IN.

e(t) < d jezeli upper delay(t) = [0,d),
s ) c(t) < d jezeli upper_delay(t) = [0,d],
upper _constr(t) = c(t) <0 jezeli upper delay(t) = [0,00) i urgent(t) = true,
true jezeli upper _delay(t) = [0,00) i urgent(t) = false.

2 Aby ograniczy¢ liczbe zegaréw mozemy ten sam zegar przyporzadkowaé wielu tranzycjom wychodzacym
z tego samego stanu, jezeli te tranzycje nie beda jednoczesnie mozliwe do wykonania i nie przydzielac¢
zegara tranzycjom, ktére nie maja nalozonych zadnych ograniczen czasowych. Konstrukcje wykorzystujaca
mniejsza liczbe zegaréw omawiamy w rozdziale EE21

3Definicja gornego dozwolonego opdznienia (upper delay) znajduje sie na stronie
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4.2 Globalny automat czasowy

Globalny automat czasowy konstruujemy dla danego programu i poczatkowego warto$ciowa-
nia zmiennych i buforéw. Lokacja globalnego automatu czasowego odpowiada konfiguracji
programu okreslonej przez stany kontrolne w jakich znajduja sie procesy oraz wartosciowa-
nie zmiennych i buforow. Kazdej lokacji globalnego automatu czasowego odpowiada krotka
(q1s- .-y Gn,v), gdzie ¢; € Q; dla 1 < i <nive QB W szezegolnosci, lokacji poczat-
kowej odpowiada konfiguracja programu, w ktorej wszystkie procesy znajduja sie w swoich
stanach poczatkowych a wartosci zmiennych i buforéw sa okreslone przez warto$ciowanie
poczatkowe v°.

Intuicyjnie, w globalnym automacie czasowym istnieje tranzycja o etykiecie v wycho-
dzaca z pewnej lokacji, jezeli w programie dla kazdego i € T'(y) istnieje tranzycja o ety-
kiecie v mozliwa do wykonania w konfiguracji okreslonej przez te lokacje. Lokacja doce-
lowa tranzycji w automacie odpowiada konfiguracji programu po wykonaniu tych tranzycji.
Warunek umozliwienia tranzycji w automacie (na zegarach) jest koniunkcja warunkéw cza-
sowych odpowiadajacych opdznieniom poszczegdlnych tranzycji w programie. Do zbioru
zegaréw do wyzerowania naleza zegary mierzace czas przebywania procesu w biezacym sta-
nie kontrolnym dla wszystkich proceséw wykonujacych tranzycje oraz zegary odpowiadajace
tranzycjom pilnym, ktore nie sa mozliwe do wykonania w konfiguracji zrodtowej, a staja
sie mozliwe do wykonania w konfiguracji docelowej tej tranzycji. Niezmiennik lokacji jest
wyznaczony przez gorne ograniczenia czasowe tranzycji mozliwych do wykonania w konfi-
guracji odpowiadajacej tej lokacji. Jezeli tranzycja ¢ musi by¢ wykonana przed upltynieciem
jakiego$ czasu (lub natychmiast) i jest mozliwa do wykonania w danej konfiguracji (lokacji),
to w niezmienniku lokacji znajduje sie warunek upper constr(t).

Automaty czasowe generujemy przy zalozeniu, ze liczba osiggalnych konfiguracji pro-
gramu jest skoniczona. W przeciwnym przypadku liczba lokacji automatu czasowego bytaby
nieskoriczona, a wiec taki automat nie bytby poprawnym automatem czasowym.

4.2.1 Definicja automatu globalnego

Definicja 4.1 Automat czasowy TA = (3, L,1°, X, E,T) dla programu P = (V, B,{P; |1 <
i < n}), gdzie Py = (id;, Q;,q0,Ti,T;), i wartosciowania poczatkowego v° : V.U B — Q
definiujemy nastepujgco:

o ¥ =J, T jest zbiorem etykiet,
¢ L=0Q1 %...xQuxQVYB jest zbiorem lokacji,

o 19=(q?,...,q%,v%) € L jest lokacjq poczqtkowa,

X=UL, U?gi(ﬂ)“{x;} jest zbiorem zegardw,

o EC LxYxVU(X)x2XxL jest relacjq przejscia zdefiniowanqg nastepujgco dlal,l’ € L,
gdZZG l= (QIa cee ,qn,’l)) il = (qlla s aqgmvl)"

4Przypomnijmy, ze I'(v) oznacza zbiér numeréw proceséow, ktére w swoim zbiorze etykiet maja etykiete

(rozdz. B2).
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17 e B wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje etykieta v € T, zbior tranzycji T' =
{ti|i €T(v)} C T, taki ze
— dla kazdej tranzycji t; € T' zachodzi enabled;(t;,1), label(t;) = v i target(t;) = 4.,
—q¢;=gq; dlaje{l,....n}\T(y),
— v = J (v, {action(t;))s,e1),
— ) = /\tieT/ constraint(t;),
_y = UiGF(’Y){xi} U {c(t) | urgent(t) A —enabled(t,l) A enabled(t,l')},

e 7:L— U(X) jest zdefiniowany w nastepujgcy sposéb dlal € L:
Z(1) = Ajter | enavied(t,nyy wpper_constr(t).

4.2.2 Funkcja wartosciujgca dla automatu globalnego

Funkcje wartosciujaca Vra : L — 2PV dla automatu czasowego TA, zbudowanego dla
programu P i zbioru zmiennych zadaniowych PV, definiujemy w nastepujacy sposéb. Dla
lokacji I = (q1,...,qn,v) € L:

® Do, ~ ey € Vra(l) wtedy i tylko wtedy, gdy B(e; ~ ez, v) = tt,
® Dempty(v) € Vra(l) wtedy i tylko wtedy, gdy v(b) = ¢,

o pig € Vra(l) wtedy i tylko wtedy, gdy ¢; = ¢.

4.2.3 Przyklad

Rysunek BTl przedstawia automat czasowy dla przyktadu producenta i konsumenta (rozdz.
BZT), gdzie N (rozmiar bufora) wynosi 1.

Poszczegdlnym lokacjom odpowiadaja nastepujace konfiguracje programu i zbiory zmien-
nych zdaniowych (przedstawiono tylko lokacje osiagalne z lokacji poczatkowej):

1= (P1,Cl,p=0,c=0,count =0,b= 1)), Vza(ll) = {p1,p2},
2= (P2.CLp=0.c=0,count = 0.b=()),  Vrali2) = {pr.pa).
13=(P1,Cl,p=0,c=0,count =1,b=(0)), V7a(i3) = {p1,p2},
4= (P2,Cl,p=0,c=0,count =1,b=(0)), Vza(l4) = {p1,p2},
15=(P1,C2,p=0,c=0,count =0,b=()), Vza(l5) = {p1,ps},
16 =(P2,C2,p=0,c=0,count =0,b= 1)), Vza(l6) = {p1,p3},
17=(P1,C2,p=0,c=0,count = 1,b=(0)), Vra(i7) = {p1,ps},
I8 =(P2,C2,p=0,c=0,count =1,b=1(0)), V7a(i8) = {p1,p3}.

Przypomnijmy, ze p; oznacza, ze warto$¢ zmiennej count jest nie wieksza niz N = 1, a
p2 (p3) oznacza, ze proces Konsument znajduje sie w stanie kontrolnym C1 (C2). Kazda
lokacja automatu globalnego jest etykietowana zmienng zdaniowa p;, innymi stowy zdanie
reprezentowane przez p; jest prawdziwe w kazdej lokacji tego automatu. Natomiast zdanie
reprezentowane przez ps jest prawdziwe w lokacjach oznaczonych kolorem bialym, a przez
p3 — szarym.
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receive produce send produce
x2<=0 x1>=1 A x1<=2 x2<=0 x1>=1p x1<=2
2 Il ! {Xl 1 12 {Xll 2} i3 * (x4 ! 14
{Xl} %3 1
1o lo— 2¢=
X <=2 x2<—0 xl<_2 x2<_o
A X§<=O
consum consume consume consum receive
2 2 2 g2 2 g2 2
{x2} {x2} {x2,x2} {x2,x2} x2<=0
X3, x3)
\IG /\|7 18
ot % N
X <:2 produce xl<=g send xl<=2 produce
X}>=1A x7<=2 2 x1<=0 1 x1>=1 A x]<=2
Ixixay {x} {x}

Rysunek 4.1: Automat czasowy dla przyktadu producenta i konsumenta

Zegar 1 odpowiada tranzycji o etykiecie produce. Nieréwnosci 1 > 1 A2l < 2 w

warunkach umozliwienia tranzycji o etykiecie produce oraz i < 2 w niezmiennikach loka-
cji zrodlowych tych tranzycji modeluja dopuszczalne opdznienie tranzycji o tej etykiecie w
procesie Producent ([1,2]). Podobnie jest dla tranzycji pilnych o etykietach send (zegar a3
i warunek x3 < 0) i receive (zegar x3 i warunek 23 < 0 ) oraz dla tranzycji o etykiecie
consume (zegar z?, brak warunkéw, bo czas wykonania tranzycji jest dowolny). Zegar x1
jest zerowany podczas kazdej tranzycji odpowiadajacej tranzycjom procesu Producent (o
etykietach produce i send). Podobnie, zegar 27 jest zerowany podczas kazdej tranzycji od-
powiadajacej tranzycjom procesu Konsument (o etykietach consume i receive). Natomiast
zegar x5 jest zerowany wtedy, gdy tranzycja o etykiecie send staje si¢ mozliwa do wykona-
nia, czyli podczas wykonywania tranzycji z lokacji [1 do {2 (produce), z 14 do 16 (receive)
i z 15 do 16 (produce). Zauwazmy, ze zegar x3 nie jest zerowany przy przejsciu z lokacji z
16 do lokacji I2 (consume), poniewaz tranzycja o etykiecie send jest mozliwa do wykonania
w obywdu konfiguracjach okreslonych przez lokacje 16 i [2. Podobnie jest dla zegara x3

i tranzycji o etykiecie receive.

4.2.4 Poprawnos$é

Niech 75, = {Sp,sg,A —p} bedzie systemem tranzycyjnym dla programu P = (V, B,
{P; |1 <i<n}), gdzie P; = (idi, Qi,q?, T, Ti), a TSy = {Sa, 8%, Ay, —4} niech bedzie
systemem tranzycyjnym dla automatu czasowego 7A = (X, L, 19, X, E,I) skonstruowanego
dla programu P zgodnie z def. LIl Rozwazmy nastepujaca relacje miedzy stanami tych

systemow.
Definicja 4.2 Niech =, C S, x S, bedzie relacjq takq, Ze dla standw s? = (g1, ..., qn, v, 1t)
is®=(l,7), gdzie l = (q1,...,q,,V"), zachodzi s? =, s* wtedy i tylko wtedy, gdy spetnione

sq trzy nastepujgce warunki:
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1. ¢, = ¢ dla kazdego 1 <i<miv=1v,
2. 7(2%) = u(q;) dla kazdego 1 <i < n,
3. enabled(t, sP) A urgent(t) = 7(c(t)) = 0 dla kazdej tranzycji t € T.
Powiemy, ze dwie dciezki sf 2% s7 25 . Mt My ’TSP Psa 29 g0ty =S s¢ X

w 7S, odpowiadajg sobie, jezeli dla kazdego j > O sj pa 8. Zauwazmy, ze jezeli dwie
$ciezki odpowiadaja sobie, to ich odpowiednie pary sufikséw réwniez sobie odpowiadajg.

Lemat 4.3 Jezeli s? =,, s, to dla kazdej Sciezki ze stanu sP istnieje odpowiadajgca jej

Sciezka ze stanu s® i dla kazde] Sciezki ze stanu s istnieje odpowiadajgca jej Sciezka ze
stanu sP.

Dowdéd:
W dowodzie wykorzystamy konstrukcje indukcyjna. Zalézmy, ze dla prefiksu sb 29 st X
Ak— Ak— . .
. 55" 8P mamy zbudowany prefiks sg e st taki, ze s = P, sg = s i

s =pq 57 dla kazdego 0 < j < k. Pokazemy, 7e :

- A . . - A
e (=) dla przejscia s?, 2K siﬂ w 7S, istnieje stan s}, i przejicie s 2K Spp1 W TS,
takie, ze s}, Spa 55, Oraz

- Ak . . - Ak
a a p p p
o (<) dla p]r)zeJS(na sg = Sgy1 W TS, istnieje stan s | 1 przejscie s = sp; w 7S,
H ; ~ a
takie, ze s Zpa Sy -

Niech st = (qf, ..., q%, v*, pF) oraz s§ = (I1*,7%) dla k € IN.

(=) Rozwazmy dwa przypadki.

1. A\, € T, czyli przejscie z s, do s}, odpowiada wykonaniu tranzycji akcyjnej przez
jeden (lokalnie) badz wiele (synchronicznie) proceséw programu P.
Pokazemy, ze w automacie czasowym 7A istnieje tranzycja t’ o etykiecie A\, ktora
moze by¢ wykonana ze stanu sy i stan sy, taki, ze s} 2 s4.,, oraz 5£+1 Spa Sy
Jezeli procesy (lub jeden proces) programu P wykonuja tranzycje akcyjne (lub jedna,
lokalng tranzyje akcyjna) o etykiecie A, ze stanu sj do stanu s}, to z def. Bl
istnieje zbior tranzycji T/ = {t; |i € T'(A\g)} C T, taki ze dla kazdej tranzycji
t; € T’ zachodzi fireable;(t;,sh), label(t;) = A i qk+1 target(t;) oraz vl =
J (0" (action(t:)rer), W = pF{gi ™ i € TOw)} = 01§ ¢f*! = ¢f dlaj €
{1,...,n}\T(Ag).

def

Przypomnijmy, ze fireable;(t;,s}) = enabled;(t;,sh) A p*(source(t;)) € delay(t;).

Poniewaz fireable;(t;,s}) = enabled;(t;,s}) i z zalozenia indukcyjnego wiemy, ze
% = (¢F,... gk v¥), wiec zgodnie z def. Bl w automacie czasowym TA istnieje

lokacja I¥+1 i tranzycja e = IF "2 41 taka, 7e o) = A, e constraint(t;) 1Y =

Uier(/\k){Izi} U {c(t) | urgent(t) A —enabled(t,l¥) A enabled(t,lk+1)}.
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Tranzycja e moze by¢ wykonana ze stanu s¢, jezeli 7% |= 1 i 7°+1 = Z(1F+1), gdzie
7h+1 = 7[Y := 0]. Pokazemy, ze warunki te sg spetnione.

Dla kazdej tranzycji t; € T’ zachodzi source(t;) = qF. Z tego, ze fireable;(t;, s})
otrzymujemy p*(g¥) € delay(t;). Kazdej tranzycji t; € T’, ktéra nie jest pilna odpo-
wiada zegar x%. Z zalozenia indukcyjnego 7% (%) = 1*(¢¥) dla kazdego 1 <i < n, a
wiec dla kazdej tranzycji t; € T’, ktéra nie jest pilna 7% |= constraint(t;). Natomiast
dla kazdej tranzycji t; € T’, ktéra jest pilna z zatozenia indukcyjnego 7% (c(t;)) = 0.
Dla tranzycji pilnej constraint(t;) = (c(t;) < 0), a wiec 7%(c(t;)) = constraint(t;).
Stad otrzymujemy 7% |= ¢ dla ¢ = N, e constraint(t;).

Pokazemy, ze 7*+1 |= Z(1k*1), gdzie Z(1F 1) = N (ter | enabled(s,ie+1yy upper _constr(t).
Dla kazdej tranzycji mozliwej do wykonania w konfiguracji [**1 pokazemy, ze 7F+! |=
upper _constr(t).

Niezmiennik Z(1*+1) zawiera tylko warunki w postaci x < dlubx < ddlax € Xid €
IN. Z definicji Bl wynika, ze zegary x} dla i € I'(\;) naleza do zbioru Y zawierajacego
zegary do wyzerowania, a wiec 7Ft1(2}) = 0, czyli 7*1 = upper constr(t), dla
kazdej niepilnej tranzycji t € T; dla i € T'(\). Z kolei z tego, ze 7% |= Z(I*) wynika,
ze dla kazdej niepilnej tranzycji ¢t € T; mozliwej do wykonania w stanie siﬂ, gdzie
i€ {1,...,n} \T'(\), zachodzi 7% |= upper _constr(t), z czego wynika, ze 78! =
upper _constr(t).

Jezeli ¢ jest tranzycja pilng, ktora nie jest mozliwa do wykonania w stanie s, a jest
mozliwa do wykonania w stanie s} ,, to odpowiadajacy jej zegar c(t) rowniez zosta-
nie wyzerowany, a wiec 7°t1 |= upper constr(t). Natomiast jezeli t jest tranzycja
pilna, ktora jest mozliwa do wykonania zaré6wno w stanie s}, jak i w s}, to z za-
lozenia indukcyjnego dostajemy 7%(c(t)) = 0, a poniewaz 7+ (c(t)) = 7%(c(t)), to
ThH+1(c(t)) = 0. Widaé wiec, ze dla kazdej tranzycji t mozliwej do wykonania w stanie
sq zachodzi 7*T1 |= upper _constr(t). A zatem 7F+! |= Z(IF+1), co w polaczeniu
z ™ = 1, konczy dowdd tego, ze automat 7A bedac w stanie sy moze wykonaé
tranzycje e do stanu s ;.

Nalezy jeszcze pokazaé, ze 5£+1 =pa Shyq- Z definicji tranzycji e (def. Bl widac
natychmiast, ze [¥t1 = (¢F™!, ... ¢5t!, v*+1), wiec spetniony jest punkt 1 def.

Z def. B+t = pF[{gF™ | i € T(\k)} := 0], a zgodnie z definicja Bl do zbioru
Y naleza zegary x} dla i € T'(\), wiec 7%+ (z}) = p*F+1(gF™) = 0 dla i € T'(\y).
Dla i € {1,...,n} \ T(\) otrzymujemy 7F+1 (1) = 7% (2%) = p¥(¢F) = pF+1(gF ™).
Warunek 2 def. B2 jest zatem speiniony.

Jak juz pokazaliémy wczesniej dla kazdej pilnej tranzycji ¢ mozliwej do wykonania w
stanie s, | zachodzi 7% (c(t)) = 0, wiec spelniony jest rowniez warunek 3 def.

. A; € R4, co oznacza, 7e przejécie A, reprezentuje uptyw czasu. Podobnie jak po-
przednio pokazemy, ze automat czasowy 7A moze wykonaé przejscie czasowe o dhu-
gosci Ag 1 ze st + A\ Zpa s¢ + M. Przypadek A\, = 0 jest oczywisty. Przyjmijmy, ze
Ar > 0. Bedac w stanie sf automat moze wykonac¢ przejicie czasowe A\ > 0, jezeli
™" + X | Z(1%), gdzie Z(1¥) = Ngter | enabiedt,ikyy wpper _constr(t). Skoro w pro-
gramie P moze uptynaé A\ jednostek czasu, to zgodnie z def. B4l dla kazdej tranzycji
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t € T zachodzi —enabled(t, s}) V (-urgent(t) A —expired(t, si + A)). Wynika z tego
po pierwsze, ze zadna tranzycja pilna nie jest mozliwa do wykonania w stanie s} i
po drugie, ze dla kazdej tranzycji t € T mozliwej do wykonania w stanie s} zachodzi
pF (source(t)) + A\ € upper_delay(t) (z definicji expired, str. Ed). Jezeli tranzycja
t jest mozliwa do wykonania, to source(t) = ¢¥, gdzie i jest numerem procesu, do
ktorego nalezy tranzycja t. Zatem dla kazdej tranzycji ¢ € T mozliwej do wykona-
nia u*(¢¥) + A\x € upper_delay(t). Z zalozenia indukcyjnego 7%(z%) = u*(¢F). Z
definicji funkcji upper constr otrzymujemy, ze dla kazdej tranzycji ¢t € T mozliwej
do wykonania 7%(x%) + Ay = upper _constr(t). A wigc 7% + A\ = Z(I¥), co nalezato

wykazaé.
Pokazemy jeszcze, ze stan sy + A, = (qf,...,qF, %, u% + \p) jest w relacji 2, ze
stanem s 4+ A\, = (I¥,7% + \p). Prawdziwosé warunku 1 def. wynika wprost z

prawdziwosci tego warunku dla s? i s¢. Podobnie dla warunku 2 dla 1 < i < n,

korzystajac z tego, ze 7F(x}) = pF(q;), otrzymujemy 7F(z%) + M\ = pF(q) + Mk
Warunek 3 jest spelniony w sposéb oczywisty, poniewaz jak pokazaliémy wczesniej
zadna tranzycja pilna nie jest mozliwa do wykonania w stanie sP, a wiec takze w
stanie sf + \y. Zatem s} + A\ =54 s¢ 4 i, co koriczy dowdd tego przypadku.

(<) Rozwazmy dwa przypadki.

1. A\; € %, czyli przejscie odpowiada wykonaniu tranzycji akcyjnej przez automat cza-
sowy TA. Pokazemy, ze w programie P istnieje stan 5£+1 i zbior (by¢ moze jedno-
elementowy) tranzycji 77 = {t; | ¢ € I'(A\x)} C T gotowych do wykonania w stanie s%

. . . . Ak
a a p o~ a
takich, ze po ich wykonaniu si = si | oraz s | Zpa Sy -

Niech e = [k M¥3Y jk+1 bedzie tranzycja wykonywang przez automat TA. Z def.
T istnieje zbior tranzycji 7" = {t; | i € T'(A\x)} C T taki, ze dla kazdej tranzycji
t; € T' zachodzi: enabled;(t;,1%), label(t;) = i i target(t;) = qf“ oraz q;-H'l = q;“
dla j e {1,...,n} \T(\g), v**1 = T (0¥, (action(t;))e,e1), ¥ = N¢, e constraint(t;)
iy = Uier(/\k){:ﬁi} U {c(t) | urgent(t) A —enabled(t,l*) A enabled(t,l*+1)}.

Pokazemy, ze kazda tranzycja t; € T’ jest gotowa do wykonania w stanie s7. Ponie-
waz z zalozenia indukcyjnego I¥ = (qF,...,q% v¥), wiec enabled;(t;,1*) jest rowno-
wazne enabled;(t;, s}). Wystarczy zatem pokazaé, ze dla i € T'(\y) u*(source(t;)) €
delay(t;). Skoro tranzycja e moze byé¢ wykonana ze stanu s¢, wiec 7F = 9, a wiec
dla t; € T’ zachodzi 7% |= constraint(t;). Zauwazmy takze, ze skoro t; jest mozliwa
do wykonania w stanie s}, to source(t;) = q¥. 7 zalozenia indukcyjnego wiemy, ze
*(28) = pF(¢F) dla 1 < i < n. Korzystajac z definicji funkcji constraint i ¢ otrzymu-
jemy, ze dla kazdej tranzycji t; € T, ktora nie jest pilna u*(source(t;)) = p*(¢F) €
delay(t;). Natomiast dla kazdej tranzycji t; € T”, ktora jest pilna delay(t;) = [0, 00).
Zatem dla kazdej tranzycji t; € T zachodzi p* (source(t;)) € delay(t;).

Dowdd tego, ze 5£+1 =a i,y jest analogiczny do dowodu tego faktu w czedci (=).

2. A\ € R4, co oznacza, ze przejscie reprezentuje uptyw czasu. Podobnie jak poprzednio
pokazemy, ze w programie P jest mozliwe przejscie czasowe o dlugosci Ay i ze s} +
Ak Zpa 8§ + k-
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Przypadek A, = 0 jest oczywisty (system zawsze moze wykonaé taka tranzycje i po jej
wykonaniu stan systemu nie zmienia si¢). Bedac w stanie s} automat moze wykonac¢
przejicie czasowe A, > 0, jezeli dla kazdej tranzycji ¢t € T zachodzi —enabled(t, s}) V
(—urgent(t) A —expired(t, si + \i)).

Skoro w automacie 74 moze uplynaé A\ jednostek czasu, to 7% + A\, | Z(I%) =
/\{teT | enabled(t,5)} upper _constr(t), czyli dla kazdej tranzycji ¢t mozliwej do wyko-
nania w stanie s} zachodzi 7% + Ay |= upper_constr(t). Przypusémy, ze istnieje
tranzycja t € T, ktora jest pilna i jest mozliwa do wykonania. Jezeli ¢ jest tranzycja
pilna, to upper _constr(t) = (c(t) < 0). Dla A\x > 0 otrzymujemy, ze nieprawda, ze
8 + A1 = (e(t) < 0), co jest sprzeczne z zalozeniem. Zatem zadna pilna nie jest
mozliwa do wykonania w stanie s%.

Z zalozenia indukcyjnego 7%(z%) = pF(¢F) dla 1 < i < n. Dla kazdej tranzycji
t € T mozliwej do wykonania, skoro 7% + \; |= upper _constr(t), to z definicji funkcji
upper _constr i ¢ otrzymujemy u*(q¥) + A\ € upper _delay(t), czyli nieprawda, ze
expired(t, s + \i).

A wiec dla kazdej tranzycji ¢ € T mozliwej do wykonania w s} zachodzi: nieprawda,
ze urgent(t) i nieprawda, ze expired(t, s + A), co nalezalo pokazac.

Dowodzimy, ze st + A\x =pq s§ + Ay w taki sam sposob jak w czesci (=).

O
Fakt 4.4 s) =, 0.
Dowdéd:
Nalezy pokazaé, ze dla s = (¢Y,...,q%,0%,79), gdzie 7°(x) = 0 dla kazdego = € X i dla
sg =(q¥,...,4°%,0% uY), gdzie u°(q) = 0 dla kazdego stanu ¢ € @, zachodzi sg >0 S0

bLatwo widaé¢, ze warunek 1 def. =2, jest speilniony. Warunek 2 réwniez jest spelniony,
poniewaz 70(zi) = 0 = u°(g;) dla 1 < i < n. Prawdziwo$¢ warunku 3 wynika z tego, ze
7(c(t)) = 0 dla kazdego t € T. O

Niech funkcja V, : S, — 2FV bedzie funkcja wartosciujaca dla systemu tranzycyjnego
programu P i niech V, : S, — 2°V bedzie funkcja wartosciujaca dla systemu tranzycyjnego
automatu 7TA.

Fakt 4.5 Jezeli sP =), 5%, to Vy(sP) = Va(s%).

Dowod:
Wynika wprost z punktu 1 def. a

Konsekwencja lematu oraz faktow EEAl i jest nastepujacy fakt.
Fakt 4.6 Modele M, = (7Sq,Va) 1 Mp = (TSp,Vp) s¢ w relacji silnej bisymulacyi.
Przedstawimy teraz gléwne twierdzenie tej czesci pracy méwiace o tym, ze dana wlasnosé

wyrazona jako formuta logiki CTL* jest prawdziwa dla programu w jezyku bazowym wtedy
i tylko wtedy, gdy jest prawdziwa dla automatu globalnego zbudowanego dla tego programu.
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Twierdzenie 4.7 Dla kazdej formuty ¢ logiki CTL*
My, sg = ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy M,, s> = .

Zauwazmy, ze nie mozemy skorzysta¢ z faktu ELfl i twierdzenia 27, ktore mowi, ze jezeli
dwa modele sa w relacji silnej bisymulacji, to spelniaja te same formuly CTL*, poniewaz
twierdzenie B dotyczy skonczonych modeli, a w naszym przypadku sa one nieskoriczone.
Dlatego dowiedziemy prawdziwosci twierdzenia 27 stosujac standardowy dowod indukcyjny
po diugosci formuty.

Lemat 4.8 Niech ¢ bedzie dowolng formutq logiki CTL*, stanowg lub Sciezkowq. Niech oP
bedzie sciezkq ze stanu s? w M, i niech 0% bedzie odpowiadajgcq jej Sciezkq ze stanu s® w
M. Zachodzqg wtedy nastepujgce warunki:

1. sP |= o wtedy i tylko wtedy, gdy s* = ¢, gdzie ¢ jest formutq stanowgq i
2. oP = ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy o® = ¢, gdzie ¢ jest formutq Sciezkowq.

Dowéd:
Dowdéd przeprowadzimy przez indukeje po dlugosci formuly .

Podstawa. ¢ = p, gdzie p € PV. Z def. sP = p wtedy i tylko wtedy, gdy p € V,(sP).
Z faktu LA V), (sP) = Va(s®), a wiec p € Vy(sP) < p € Vo (s®). Korzystajac ponownie z def.
otrzymujemy s” = p < s* = p.

Krok indukcyjny. Rozwazmy nastepujace przypadki:

1. ¢ = —p, gdzie p i 9 sg formutami stanowymi. Z def. ZHldla operatora negacji, s? = ¢
wtedy i tylko wtedy, gdy nieprawda, ze sP |= 1. Z zalozenia indukcyjnego wiemy, ze
sP = ¢ < s* | 1. Zatem nieprawda, ze sP |= ¢ jest rownowazne nieprawda, ze

s =1, a wiec sP | ) < 5% = ).

Takie samo rozumowanie mozemy przeprowadzic, gdy ¢ jest formula Sciezkows.

2. ¢ = Y1 N o, gdzie ¢, 11 1 Y9 sg formutami stanowymi. 7 def. dla operatora
koniunkcji, s? = ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy s | o1 i s? | 2. Z zalozenia
indukcyjnego s? =11 & s =1 18P |E ihy & s = the. Zatem sP = by AP = e &
s* =1 A s® |E b, a wiee sP = by A e & 5T = 1 Ao,

Takie samo rozumowanie mozemy przeprowadzic, gdy ¢ jest formula Sciezkows.

3. Dla ¢ =Av, gdzie ¢ jest formuty stanowa, a 1 jest formuly $ciezkowa, dowod prze-
prowadzimy nie wprost.

Przypusémy, ze sP = ¢ i nieprawda, ze s = . Zatem z def. dla operatora
A otrzymujemy, ze istnieje Sciezka o® ze stanu s taka, ze nieprawda, ze o = 1.
7 lematu istnieje Sciezka oP ze stanu sP? odpowiadajaca $ciezce 0. Z zalozenia
indukcyjnego otrzymujemy nieprawda, ze o® |= 1, czyli ze stanu sP istnieje Sciezka oP
taka, ze nieprawda, ze o |= 1, a wiec nieprawda, ze s? EA1). Sprzecznosc.
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Przypusémy z kolei, ze s* = ¢ i nieprawda, ze sP |= ¢. Zatem istnieje Sciezka oP ze
stanu sP taka, ze nieprawda, ze o? | . Z lematu istnieje Sciezka o ze stanu
s* odpowiadajaca Sciezce oP. Z zalozenia indukcyjnego otrzymujemy nieprawda, ze
o = 9, czyli ze stanu s® istnieje Sciezka o® taka, ze nieprawda, ze o® = 1, a wiec
nieprawda, ze s* EA1). Sprzecznosé.

Pokazalismy, ze sP =AY < s E=A.

4. Niech ¢ = 1, gdzie ¢ jest formula §ciezkowa, a ¢ jest formula stanowa. W takim
przypadku, z def. EH o? |= ¢ < sP = 1. Z zalozenia indukcyjnego sP | ¢ < s* = 1),

a wiec 0P = o & 0% | .

5. ¢ =X, gdzie p i 1 sy formutami $ciezkowymi. 7 def. dla operatora X mamy
oP =Xt < of = 1. Sciezki o? i 0 odpowiadaja sobie, a wiec odpowiadaja so-

bie rowniez $ciezki o i of. Z zalozenia indukcyjnego o} = ¢ & of = ¢, a wiec

of =X & 0@ =X0h,

6. © =U(¢1,19) , gdzie ¢, 11 1 99 sa formutami Sciezkowymi. Z def. dla operatora
U mamy o? EU(¢1,12) wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje k& > 0 takie, ze o} = 1
idla 0 < j < k zachodzi ag-’ = 1. Skoro $ciezki o? i 0 odpowiadaja sobie, to
odpowiadaja sobie rowniez $ciezki ag-’ i} dlaj € IN. Zatem z zalozenia indukcyjnego
op FEe e ol FEeiol i & of i dla0 <j <k, awiee o FU(Y1,¢2) &
o ':U(wlan)

O

Dowéd twierdzenia 7]
Wynika z faktu B4 oraz lematow i O

4.3 Zbiér automatéw czasowych

Niektore metody i narzedzia weryfikacji modelowej dzialaja duzo efektywniej, jezeli zamiast
jednego (najczesciej duzego) automatu dostang na wej$ciu zbiér mniejszych automatow
opisujacych poszczegélne sktadowe systemu, mimo ze w czasie weryfikacji analizowane sg
przebiegi produktu automatéw sktadowych. Dlatego przedstawimy teraz sposéb generowa-
nia zbioru automatéw czasowych dla programu w jezyku bazowym. Ten zbiér bedzie sie
sktadal z automatéw odpowiadajacych poszczegblnym procesom oraz niektérym zmiennym
globalnym i buforom.

Sposéb konstrukeji zbioru automatéw czasowych przedstawiony w tym rozdziale nie jest
oczywiscie jedyny. PrzyjeliSmy zasade, aby jak najwiecej niezaleznych sktadowych systemuﬁ
(procesow, zmiennych i buforow) bylo reprezentowanych przez osobne automaty, dzieki
czemu uzyskujemy automaty o mniejszych rozmiarach. Jedynym wyjatkiem sa zmienne lo-
kalne procesu (czyli takie, ktore nie sa definiowane ani uzywane przez inne procesy), ktore
razem ze stanem kontrolnym wyznaczaja lokacje automatu dla tego procesu. Inna mozli-
wos¢ to konstrukcja osobnych automatéw réwniez dla niezaleznych zmiennych lokalnych, w
wyniku ktorej otrzymamy zbiér o wiekszej liczbie (mniejszych) automatéw. Mozna budo-
waé automaty dla réznych podzbioréw sktadowych programu (w wyniku otrzymamy mniej

5Pojecie niezaleznych sktadowych wyjagniamy w punkcie

49



automatow, bardziej zlozonych). Przyjety w tej rozprawie sposob konstrukeji wydaje sie
najbardziej intuicyjny, poniewaz automaty dla proceséw grupuja wszystkie elementy zwia-
zane z tymi procesami, a pozostale, niezalezne sktadowe sa reprezentowane przez osobne
automaty.

Przypomnijmy, ze jezeli tranzycja, ktéra ma goérne ograniczenie czasowe, jest mozliwa do
wykonania, to moze zosta¢ wykonana jedynie zanim uptynie czas okre§lony przez to ograni-
czenie. W automatach czasowych jedynym sposobem na wymuszenie wykonania tranzycji
w okreslonym czasie jest zdefiniowanie odpowiedniego niezmiennika w lokacji zrodtowej tej
tranzycji. Zauwazmy jednak, ze aby wiedzie¢ czy tranzycja jest mozliwa do wykonania
musimy znaé¢ warto$ci wszystkich zmiennych i buforéw wystepujacych w dozorze tranzy-
cji. Stad nasuwa sie wniosek, ze zmienne globane i bufory, od ktérych zalezy umozliwienie
tranzycji z gérnym ograniczeniem czasowym, musza okresla¢ lokacje automatu czasowego
dla procesu, do ktérego nalezy ta tranzycja. Lokacja automatu czasowego odpowiadajacego
procesowi P; powinna byé¢ zatem okreslona przez stan kontrolny procesu, wartoSciowanie
zmiennych lokalnych dla tego procesu oraz wartosciowanie tych zmiennych globalnych i bu-
forow, od ktorych zalezy posta¢ niezmiennika tej lokacji, czyli takich, ktore wystepuja w
dozorach tranzycji z gérnym ograniczeniem czasowym wychodzacych 7z tej lokacji.

4.3.1 Ograniczenia

Podamy definicje zbioru automatéw czasowych dla programu w jezyku bazowym, w ktérym:
1. tranzycje synchroniczne nie sa pilne oraz

2. jezeli dwie tranzycje o takich samych etykietach synchronizujacych (czyli takich, ktore
wystepuja w wiecej niz jednym procesie) maja wspolny stan Zzrodlowy, to ich stany
docelowe sa rézne.

Powo6d pierwszego ograniczenia jest nastepujacy. Jak juz wspomniano, aby wyrazi¢, ze
tranzycja ma by¢ wykonana natychmiast, gdy tylko jest mozliwa do wykonania, musimy
okregli¢ odpowiedni niezmiennik dla lokacji zrédlowej tej tranzycji w automacie sktado-
wym reprezentujacym proces. Pilna tranzycja synchroniczna o etykiecie v jest mozliwa do
wykonania, gdy dla kazdego procesu o numerze ze zbioru I'(7y) istnieje tranzycja mozliwa
do wykonanania o etykiecie . Dla pojedynczego procesu nie mozemy wiec jednoznacznie
stwierdzié, czy dla danej lokacji automatu tego procesu powinien by¢ niezmiennik zabrania-
jacy uplywu czasu (powinien by¢ w przypadku, gdy mozna wykonaé tranzycje pilng, a nie
powinno go by¢, gdy nie mozna jej wykonac). Rozwigzaniem tego problemu jest konstruk-
cja zbioru automatow reprezentujacych zbiory proceséw (zamiast pojedyriczych procesow),
gdzie procesy nalezace do réznych zbioréow nie maja wspoélnych (synchronicznych) etykiet
tranzycji pilnych, ale nie bedziemy tutaj omawiac¢ tej konstrukc;ji.

Drugie ograniczenie ma na celu utatwienie konstruowania zbioru automatéw. Dzieki
niemu zbiér tranzycji mozliwych do wykonania z danego stanu dla zbioru automatéw be-
dzie jednoznacznie okreslony dla kazdej etykiety. Zauwazmy, ze jezeli jaki§ program nie
spelnia tego warunku, czyli miedzy para standéw pewnego procesu istniejg dwie tranzycje
synchroniczne o tej samej etykiecie v, to mozemy przeksztalci¢ program nie zmieniajac jego
dzialania, w ten sposob, ze zastapimy jedna z etykiet v inna, nieuzywang etykieta v/, w
procesie dla ktorego warunek nie jest spelniony oraz w kazdym z pozostatych proceséw o
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numerach ze zbioru I'(y) dodamy nowa tranzycje o etykiecie 4/, ktorej pozostale atrybuty
sa takie same jak tranzycji o etykiecie v w tym procesie. Postepowanie to powtarzamy do
momentu, gdy dla kazdej pary tranzycji warunek bedzie spelniony.

4.3.2 Niezalezne zmienne globalne i bufory

Dla procesu P; niech V; bedzie zbiorem zmiennych lokalnych i takich zmiennych globalnych
i buforéw, od ktorych zalezy postaé¢ niezmiennikéw, czyli takich, ktére wystepuja w dozo-
rach tranzycji z gérnym ograniczeniem czasowym. Przyjmujemy, ze tranzycja z gérnym
ograniczeniem czasowym to tranzycja pilna lub tranzycja, dla ktérej gérne ograniczenie na
czas wykonania jest rézne od oco. Dla tranzycji ¢ € T z gérnym ograniczeniem czasowym
upper _constr(t) # true.

V! =V; U {y € VgUB|3er, y € vars(guard(t)) Aupper _constr(t) # true }

Zbior niezaleznych zmiennych globalnych V¢ i zbior niezaleznych buforéw B’ definiujemy
jak nastepuje:

n n

Ve=v\(JWv), B =B\(JW).

=1 =1

4.3.3 Etykiety w automatach skltadowych

Dla programu P = (V,B,{P; |1 < i < n}), gdzie P, = (id;, Q:,q), T4, T;), konstruujemy
zbiér m automatéw czasowych TA;, gdzie m = n + |V}| + |B’|. Przyjmijmy, ze niezalezne
zmienne globalne i bufory sa w jednoznaczny sposéb ponumerowane od n + 1 do m. Przez
y; bedziemy oznacza¢ zmienng lub bufor y wraz z jego numerem porzadkowym. Natomiast
przez vly, gdzie Y C V' U B, oznaczamy wartoS$ciowanie zmiennych i buforéw v : VUB — Q
obciete do zbioru Y.

Niechly = (g1, .+, Gn,v1), 15 = (¢hy -+, @y V), la = (11, ooy Tn,y02) 11 = (K], .oy, 0h),
beda konfiguracjami programu, gdzie ¢;,7i,q.,r; € Q; dla 1 < i < n oraz vy, v} , v,
vh € QVYB, Niech réowniez v _k oznacza napis ztozony z etykiety v € I', podkreslenia
i liczby k € IN. Przez T oznaczmy zbiér {y_k|~v €T Ak € IN}.

Niech label : ' x L x L — T' UT bedzie funkcja, ktéra konstruuje etykiete tranzy-
cji w automacie czasowym dla danej etykiety i konfiguracji programu, w taki sposob, ze
label(vy1,11,11) = label (s, l2,15) wtedy i tylko wtedy gdy:

® V1 =72,
. qé- :r} i v'1|vjf =U§|vj’ dlal1<j<n,
o vi(y;) = va(y;) i vi(y;) = va(y;) dlan <j <m.

Zauwazmy, ze funkcja label moze dla kazdej pary konfiguracji [ i I’ przekazywaé inng
etykiete. Jest to jednak rozwigzanie nieefektywne, poniewaz w automatach sktadowych
wygenerowanych w ten sposéb powstaloby wiele tranzycji rézniagcych sie tylko etykieta, a
taczna liczba tranzycji w automatach sktadowych bytaby co najmniej réwna liczbie tranzycji
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w automacie globalnym. W naszej implementacji pamietamy jakie etykiety przydzielilismy
poszczegolnym trojkom (ztozonym z etykiety programu i konfiguracji przed i po wykonaniu
tranzycji). Tranzycji automatu skladowego przydzielamy etykiete “najmniejsza z mozli-
wych” (bez przyrostka lub o najmniejszym przyrostku k), ktora spelnia powyzsze warunki.

4.3.4 Automaty skladowe dla procesow

Lokacja automatu dla procesu jest wyznaczona przez stan kontrolny w jakim znajduje
sie proces oraz warto$ciowanie zmiennych ze zbioru V/, czyli zbioru zmiennych lokalnych
tego procesu oraz zmiennych globalnych i buforéw, od ktérych zalezy postaé¢ niezmiennikéw.
Intuicyjnie, automat czasowy dla procesu P; wykonuje tranzycje wtedy, gdy odpowiadajacy
mu proces P; wykonuje tranzycje, a takze wtedy, gdy inny proces j # ¢ zmienia warto$c¢
zmiennej nalezacej do zbioru V/ (jest to tranzycja wykonywana synchronicznie z automatem
dla procesu P;).

Definicja 4.9 Automat czasowy TA; = (X4, L;, 19, X, Ei, T;) odpowiadajgcy procesowi P; =
(id;, Qi,q?, T, T;) dla kazdego 1 < i < n definiujemy nastepujgco:

o L;=Q; X Qvil,

o 1) = (qf,v) € Li, gdzie v] ="y,

o X;={at,...,2}, gdzie k = nut(P;) +1,

o B C L x % x U(X;) x 2% x L; jest relacja preejscia zdefiniowanq dla l; = (g;,v;)
i l; = (q},v}) w nastepujgcy sposdb:
L a.,Y . € E; wtedy i tylko wtedy, gdy istniejq: etykieta v € T, konfiguracje programu

l=(q1, - s qn,v) il = (¢4,...,4q,,V") oraz zbior tranzycji T' = {t; | j € T(v)} C T
takie, ze:

i € T'(y) b vly, # Vv,

enabled;(t;,1), label(t;) = v i target(t;) = q; dla kazdej tranzycji t; € T,
g, =qr dlake{l,...,n}\(y),

— o' = J (v, {action(t;)),er) oraz v; = vl iv; =v'|y/,

— o =label(~,1,1'),

— ¢ = constraint(t;), jezeli i € T'(vy), w przeciwnym przypadku 1 = true.

—Y =Y U {2%}, jezeli i € T'(7y), w przeciwnym przypadku Y =Y', gdzie Y' =
{c(t) € X; | urgent(t) A —enabled(t,l) N enabled(t,l')},

oY, ={occTUT| . venpev(x,)yex,; i g i € E;} jest zbiorem etykiet,

o 7,: L; — U(X;) jest zdefiniowane dla l; = (¢;,v;) jak nastepuje:

I,L(lz) = /\ im)(t, Ui)

{tc€out(q;) | upper constr(t)#true}
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gdzie inv(t,v;) jest zdefiniowane dla t € T; i v; € QY w ten sposdb, Zze jezeli
B(guard(t),v;) = tt, to inv(t,v;) = upper_ constr(t), a w przeciwnym przypadku
nv(t,v;) = true.

Jezeli tranzycja e; w automacie TA; dla procesu P; odpowiada pewnej tranzycji t; o etykie-
cie v wykonywanej przez proces P; dla i € I'(vy), to warunek umozliwienia tej tranzycji jest
budowany na podstawie dozwolonego opdznienia i atrybutu pilnosci tranzycji ¢; z pomoca
funkcji constraint(t;). W przeciwnym przypadku, czyli wtedy, gdy tranzycja e; nie odpo-
wiada zadnej tranzycji procesu P;, ale inny proces zmienia wartos$ci zmiennych lub buforéw
ze zbioru V', warunek umozliwienia tranzycji e; jest rowny true.

Kazda tranzycja e; w automacie 7A; zeruje zegary odpowiadajace tranzycjom pilnym,
ktére nie s3 mozliwe do wykonania w konfiguracji okreslonej przez lokacje Zrodtowa tranzy-
cji e; i sa mozliwe do wykonania w konfiguracji okreslonej przez lokacje docelowa tranzycji
e;. Jezeli tranzycja e; odpowiada pewnej tranzycji ¢; wykonywanej przez proces P;, to do-
datkowo jest zerowany réwniez zegar x%, ktérego wartosé okresla czas przebywania procesu
w biezacym stanie kontrolnym.

Powyzsza konstrukcja niezmiennika dla lokacji [; € L; wymusza wykonanie tranzycji od-
powiadajacych tranzycjom procesu, ktore sa mozliwe do wykonania, zgodnie z dopuszczal-
nym opdznieniem i atrybutem pilno§ci danej tranzycji. Zauwazmy, ze V; zawiera wszystkie
zmienne globalne i bufory z dozoru guard(t;) dla tranzycji ¢t; € T; z gérnym ograniczeniem
czasowym, czyli takich, dla ktorych upper constr(t;) # true. Zatem B(guard(t),v;) jest
okreslone dla v;, a co za tym idzie niezmiennik Z(l;) jest dobrze zdefiniowany.

4.3.5 Automaty skladowe dla zmiennych globalnych i buforéow

Lokacja automatu odpowiadajacego niezaleznej zmiennej globalnej lub niezaleznemu bufo-
rowi jest wyznaczona przez warto$¢ tej zmiennej lub zawarto§¢ bufora. Zbior tranzycji w
automacie sktada sie wytacznie z tranzycji synchronicznych wykonywanych wspolnie z co
najmniej jednym automatem odpowiadajacym procesowi. Intuicyjnie, automat dla zmien-
nej lub bufora wykonuje przejscie wtedy, gdy jakis proces zmienia warto$¢ odpowiadajacej
mu zmiennej lub bufora, a takze wtedy, gdy dana zmienna lub bufor wchodzi w sktad do-
zoru wykonywanej tranzycji (tranzycja jest mozliwa do wykonania tylko dla odpowiedniego
warto$ciowania zmiennych i buforow).

Definicja 4.10 Automat czasowy TA; = (X4, L;, 19, X;, Ei, Z;) odpowiadajacy zmiennej lub
buforowi y; € VL U B’ definiujemy nastepugjgco:

o Li=Zdlay, €V, iL =2Z" dlay; € B,

o 19 =1 € L;, gdzie v) = 1°(y;),

o X; =10,

o F; CL;x¥;x {true} x {0} x L; jest relacjq przejécia zdefiniowang nastepujgeo dla
li=v; i1, =vj:
li =5 lcid l; € E;, wtedy i tylko wtedy, gdy istniejg: etykieta v € T', konfiguracje | =

(ql,...,qn, )il = (qi,...,q,,v") oraz zbior tranzycji T' = {t; |j € T(y)} C T
takie, ze:
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— v; # ] lub y; € vars(guard(t;)) dla pewnej tranzycji t; € T',

— enabled,(t;,1), label(t;) = v i target(t;) = q; dla kazdej tranzycji t; € T,
— @ =aqr dlak € {1,....n}\T(y),

— v =T (v, (action(t;))s,err) oraz vy = v(y;) i v; = v'(y:),

— o = label(y,1,1'),

— ¢ =true,

-Y =0,

e Y, = {O’ erul | Elli,l;ELq,,wE‘I’(Xi),Yqu, l; UM l,/L S E,L} jest zbiorem etykiet,

o I, : L; — {true}.

Zbiér atomatéow czasowych dla programu

Etykiety tranzycji skonstruowanych dla danego zbioru 7’ tranzycji mozliwych do wykonania
w danej konfiguracji sa takie same dla wszystkich automatow 7A; wykonujacych te tranzy-
cje. Co wiecej, etykiety odpowiadajace réznym zbiorom tranzycji mozliwych do wykonania
w danej konfiguracji sa rézne, chyba ze konfiguracje otrzymane po ich wykonaniu sa takie
same, czyli wtedy, gdy ich wykonania sa nierozroznialne (pomijamy ten przypadek w dal-
szych rozwazaniach). Istotnie, label(7,1,1]) = label(~,1, 1) tylko wtedy, gdy konfiguracje I}
i 5 sa takie same (odpowiednie stany kontrolne i wartosciowania sg réwne).

Taka konstrukcja zapewnia, ze po zlozeniu automatéw sktadowych, dzialanie automatu
produktowego bedzie odpowiadaé¢ dzialaniu programu, co pokazemy formalnie w punkcie

Definicja 4.11 Zbior m automatéw czasowych TA;, gdzie m = n + |V4| + |B'|, odpowia-
dajgcy programowi P(V,B,{P; |1 < ¢ < n}) sktada sie z n automatéw odpowiadajgcych
procesom programu i z |V4| + |B’'| automatéw odpowiadajacych poszczegdlnym niezaleznym
zmiennym globalnym i buforom.

4.3.6 Funkcje warto$ciujgce dla automatéw sktadowych

Zbior zmiennych zdaniowych jakie mozemy zdefiniowaé dla programu, dla ktérego chcemy
zbudowadé zbiér automatow, jest ograniczony w stosunku do zbioru zmiennych zdaniowych
jakie mozna zdefiniowaé¢ w przypadku konstrukcji automatu globalnego. Nie mozemy na
przyktad zdefiniowaé¢ zmiennej zdaniowej p,—p, gdzie a i b s zmiennymi lokalnymi réznych
procesow lub sa niezaleznymi zmiennymi globalnymi, poniewaz prawdziwo$¢ zdania a = b
nie jest okreSlona dla zadnej lokacji automatéw czasowych ze zbioru, innymi stowy nie
istnieje automat, do ktérego lokacji moglibySmy przypisa¢ takie zdanie. Zmienne zdaniowe,
ktore mozemy definiowaé sg nastepujace:

® Dy ~ ey, gdzie e1,e2 € Exp(V/) dla 1 < <ni~ jest operatorem relacyjnym,
® pig, gdziel <i<nigéeQ,

® Dy~ 5, gdziey € VY, 2 € Z i ~ jest operatorem relacyjnym,
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[ ] pempty(b): gdzie b S B.

Niech PV’ oznacza zbiér zmiennych zdaniowych, ktére mozemy definiowaé dla programu,
dla ktérego budujemy zbiér automatéw czasowych. Rodzing funkcji wartosciujacych Vi,
L; — 2PV dla zbioru automatow TA1, ..., TA,, definiujemy w nastepujacy sposéb. Niech
li=(qg,vi)dlal<i<nil,=v; dlan<i<m.

® Doy ~ey € Vi, (L), gdzie 1 < i < nieyex € Exp(V)), wtedy i tylko wtedy, gdy
Ble1 ~ ez, v;) = tt,

® Dempty(b) € VTA (1;), gdzie 1 <i<nibeV/ wtedyitylko wtedy, gdy B(empty(b), v;)
= tt,

Pi.g € Va,(li), gdzie 1 < <n, wtedy i tylko wtedy, gdy ¢; = ¢,

Pyi ~ = € V7, (li), gdzie TA; jest automatem dla y; € V¢, wtedy i tylko wtedy, gdy
B(y; ~ z,v;) =tt,

® Pempty(v) € Vra,(li), gdzie TA; jest automatem dla b; € B', wtedy i tylko wtedy, gdy
B(empty(b;), v;) = tt.

4.3.7 Przyklad

Zbior automatéw czasowych dla przykladu producenta i konsumenta (dla N = 1) pokazuje
rysunek EE21 Podobnie jak poprzednio we wszystkich automatach przedstawiono tylko loka-
cje osiagalne z lokacji poczatkowych tych automatéow. W sktad zbioru automatéw wchodza
trzy automaty: automat odpowiadajacy procesowi Producent, automat dla procesu Kon-
sument i automat dla bufora b. Zmienna p jest zmienng lokalna dla procesu Producent,
a zmienna c jest zmienng lokalng dla procesu Konsument. Natomiast zmienna count jest
zmienng, od ktérej zalezy postaé¢ niezmiennikéw lokacji automatéw zaréwno dla procesu
Producent, jak i dla procesu Konsument, dlatego wchodzi w sktad lokacji automatéow dla
obywu procesow.

pl = (P1l,p =0, count =0), (C1,¢ =0, count = 0),
p2 = (P2,p=0,count =0), 2= (C1l,c=0,count=1),
) ( )
) ( )

( 1
( 2
p3 = (Pl,p=0,count =1), 3 =(C2,¢c=0,count=0),
( 4
=(b=
==

pd = (P2,p =0, count = 1), = (C2,¢=0,count = 1),

0),
(0)).

Poszczegolnym lokacjom automatéw przypisane sa nastepujace zmienne zdaniowe:

Vi, (01) = {p1}, Viu,(cl) = {p1.p2},
Via, (02) ={p1}, Via,(c2) = {p1,p2},
V'ITAl (p3) ={m} V'ITAQ (¢3) = {p1,p3},
Vi, (p4) ={p1}, Via,(cd) = {p1,ps},
Vi, (b1) =0,
V’TAS (b1) = 0.
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receive

{}
produce send produce
x1>=1p xl<=2 x1l<=0 x1>=1 A x1<:2
pL  {xgx1} p2  {x3} P  {x3} p4
—
Lo 1o 1o_
xl<-2 X2<—O x1<_2
receive
{x3} send
{}
consume
2
{x7}
—()b1 b2
receive
receive {}
send x2<=0 send
cl {xg} c2 {xi} c3 {1 c4
—>
x§<=0
consume
{x2,x2}

Rysunek 4.2: Zbiér automatéw czasowych dla przyktadu producenta i konsumenta

Automat dla procesu Producent ma tranzycje odpowiadajace tranzycjom procesu (tranzycje
o etykietach produce i send), ale takze tranzycje, ktore zmieniaja warto$¢ zmiennej count
(receive). Podobnie dla procesu Konsument. W automacie dla bufora wystepuja jedynie
tranzycje synchronicze o etykietach send i receive (wykonywane wspdlnie z automatami
dla proceséw Producent i Konsument). Przydzial zegarow do poszczegblnych procesow
jest nastepujacy: X; = {z},2l} (dla automatu odpowiadajacego procesowi Producent),
Xo = {22,232} (dla automatu dla procesu Konsument) i X3 = () (dla automatu dla bufora).
Podobnie jak poprzednio warunki umozliwienia tranzycji i niezmienniki lokacji modeluja
dozwolone opéznienia odpowiednich tranzycji poszczegdlnych proceséw.

Zauwazmy, ze po zlozeniu automatow z rys. 2 zgodnie z definicjg ] otrzymamy auto-
mat dokladnie taki jak przedstawiono na rys. Bl gdzie lokacjom automatu produktowego
odpowiadaja nastepujace trojki lokacji automatéw sktadowych:

1= (pl,cl,bl), I5=(pl,c3,bl),
12 = (p2,cl,bl), 16 = (p2,c3,bl),
13 = (p3,¢2,b2), 17 = (p3,c4,b2),
14 = (p4,c2,b2), 18 = (p4,cd,b2).
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4.3.8 Poprawnosé

W tej czesci pokazemy, ze zachowanie automatu globalnego i produktu automatéw sktado-
wych, otrzymanych dla tego samego programu, jest takie samo i przedstawimy tego konse-
kwencje.

Niech P = (V,B,{P; |1 < i < n}), gdzie P, = (id;,Qs,q?,T:,T;) bedzie progra-
mem, w ktérym tranzycje synchroniczne nie sg pilne. Niech réwniez 7A;,...,7A,, be-
dzie zbiorem m = n + |V{| + |B’| automatéw czasowych zbudowanych dla programu P
i wartoéciowania poczatkowego v° : V U B —  zgodnie z def. EEIIl a TA' niech be-
dzie produktem automatéw 7TAq,...,7A,, i niech wreszcie 7A bedzie globalnym automa-
tem czasowym skonstruowanym dla programu P i warto$ciowania v° zgodnie z def. Bl
Przyjmijmy, ze TA = (X, L,1°, X, E,T), TA; = (%, L;, 19, X;, E;,Z;) dla 1 < i < m oraz
TA = (¥,L,19, X' E',T'). Zgodnie z definicja produktu automatéw (def. El) automat
czasowy TA' definiujemy w nastepujacy sposéb:

o ¥ ={JI, 5. Zdef. EAY;, CTUT dlal <i<n,azatem ¥ CTUT.

o L' = [[" Ly Z def. ERiEIN L = 7, Li x [0y Li = [111(Qi x Q%) x
[T~ 1 Q. Zauwazmy, ze 7, V; UUZ, 1 {vi} = VUB.

0o’ _ (70 0y _— (40 ,0 o .0 .0 0
b l - (l17""lm) - (qlavla'"7qnavn7vn+17"'7vm)7

;I m m o nut(P;)+1y 4 _
e X'=Uiny XiUUi=n+1®*Ui=1 Uj:l {zj}*Xz

: /- 1,1 1,1 ,1 1y 5 7/ — 2 .2 2 2 2 2
e Niech ll - (‘havla~'~7Qnavnavn+1a'~'7vm) 1 l2 - (‘havla~'~7Qnavnavn+17"'7vm)'

€ E’ wtedy i tylko wtedy, gdy
oraz I} =1? dlai € {1,...,m}\ X(0).

Tranzycja (lllv J/a /\iez(g) w;a Uiez(g) Y;'/a Z/Q)
(1}, 04,9, Y;,12) € E; dla kazdego i € (o)
[ I/(ll’ A ,lm) = /\:r;l I,L(lz) = /\?:1 /\{tEout(qi)|upper_constr(t)7étrue} inv(t, Ui) N

Nt 11 true, gdzie inv(t, v;) = upper_constr(t), jezeli B(guard(t),v;) = tt, a w prze-
ciwnym przypadku inv(t, v;) = true.

Niech 7S, = {S4,5%, Ay, —4} bedzie systemem tranzycyjnym dla automatu 74, a

a’ “qr
75! = {8, 59" A, —'} bedzie systemem tranzycyjnym dla automatu produktowego
TA = TA, || .. || TAn.
Niech s = (q1,...,qn,v,7) i 8" = (¢, V], @0, Vs Vg5 -+, Uy, T'). Zauwazmy, ze

X' = X, gdzie X’ jest zbiorem zegaré6w w automacie produktowym 7A’, a X jest zbiorem
zegarOw w automacie globalnym 7A. Z tego wynika, ze funkcje wartoSciowania zegaréw 7
i 7/ majg takie same dziedziny. Rozwazmy zatem nastepujaca definicje rownowaznosci na
stanach systemow 7S, i 7.5,.

Definicja 4.12 Niech =4, C S, x S, bedzie relacjg taka, ze dla stanéw s = (q1, ..., qn, v, T)

~

08 = (g1, V], Qs Uy U gy s Uy, T'), zachodzi s =g, " wtedy i tylko wtedy, gdy spet-
nione sq trzy nastepujgce warunki:

1. ¢ =¢q; dla1<i<n,

2. U§:U|Vi/ dla1<i<n orazv,=v(y) dlan<i<m,
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3. T=r1".

. . C e . by A Aj—1 . A Al i1 . . .
Powiemy, ze dwie Sciezki so =3 51 = ... 55 55155 = 8] = ... 5 s odpowiadajg sobie,

jezeli dla kazdego j > 0, s; = s; Zauwazmy, ze jezeli dwie $ciezki odpowiadaja sobie, to
ich odpowiednie pary sufikséw rowniez sobie odpowiadajg.

Lemat 4.13 Jezeli s =, s', to dla kazdej Sciezki ze stanu s istnieje odpowiadajgca jej
Sciezka ze stanu s’ 1 dla kazdej Sciezki ze stanu s’ istnieje odpowiadajgca jej Sciezka ze
stanu s.

Dowdéd:

W tym dowodzie réwniez wykorzystamy konstrukcje indukcyjng. Zalozmy, ze dla prefiksu
Py by N, N

so 2% s; 2755 g, mamy zbudowany prefiks sh %8 B TS ) taki, ze sg = s,

so = s'1s; =gy s} dla kazdego 0 < j < k. Pokazemy, 7e:

o A e . . A
e (=) dla przejscia sy =5 spy1 w TS, istnieje stan ), i przejscie s, = sj, w TS,
H . ~ /
takie, ze sp11 Zgp i1,
P VA, P . Ak
e (<) dla przejscia s, — s, w TS, istnieje stan sj4; i przejécie s =3 spp1 W TS,
L ;
takie, ze sp+1 =gy Sp -

Dla k € IN niech s = (I¥,7%), gdzie I¥ = (¢f,...,¢",v¥) bedzie stanem w S, oraz s’ =
(¥ 7Ky, gdzie 1 = (¥, Ry i 1F = (¢ oF) dla 1 < i < noraz IF = oF dla
n < i < m, bedzie stanem w 5.
(=) Rozwazmy dwa przypadki.

1. A\ € X, czyli przejscie odpowiada wykonaniu tranzycji akcyjnej w automacie glo-
balnym 7A. Pokazemy, ze w automacie produktowym 7TA’ istnieje tranzycja e’ o

A
Ly . . ) ;- , D VA
etykiecie A}, ktéra moze by¢ wykonana ze stanu s; i stan s, taki, ze s — sp

oraz Ski1 Zgp Spyq-

W automacie produktowym istnieje tranzycja o etykiecie A} wtedy i tylko wtedy, gdy

istnieja tranzycje o tej etykiecie w automatach sktadowych. Nalezy zatem pokazaé,
/

ze dla kazdego i € X(\},) istnieje tranzycja (lf/, UL YT € B

Niech e = [k M¥3Y [kt bedzie tranzycja wykonywang przez automat TA. Z def.
ET istnieje zbior tranzycji 7" = {t; | i € T'(A\x)} C T taki, ze dla kazdej tranzycji
t; € T’ zachodzi enabled;(t;,1%), label(t;) = My i target(t;) = qf“ oraz q;-“H = qf
dlaj e {1,...,n} \T(\g), v**1 = T (0¥, (action(t;))e,e1), ¥ = N¢, e constraint(t;)
iy = Uier(kk){xi} U {e(t) | urgent(t) A —enabled(t,I¥) A enabled(t,l*+1)}. Z

s e : ~ / : k_ k K/
zaltozenia indukcyjnego s, =4, sy, a wiec ¢’ = q; 4

1§i§nivf/:vk(yi) dlan<i<m.
Niech A}, = label (A, ¥, 1*11). Dla kazdego 1 < i < m z definicji ¥; mamy, ze A, € %,
jezeli w zbiorze E; istnieje tranzycja o etykiecie X}, czyli wtedy i tylko wtedy, gdy
(@) i € T(A\g) lub (b) ¢ € {1,...,n}\ T () i vk|V7/ # vk+1|v/ lub (c) n < i <m
i (v*(y;) # v**1(y;) lub y; € vars(guard(t)) dla pewnej tranzycji t € T'). Rozwazmy
wymienione przypadki.

"dla 1 <i<norazvr = vkl dla
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1A, Y
—

Zf“/ € E;, gdzie lf“l = (qfﬂ/’Uerl/), qf“l = target(t;), vf“l = oF )y,
Vi = constraint(t;) i V; = {2t} U {c(t) € X; | urgent(t) A —enabled(t,l¥) A
enabled(t,1*+1)},

(b) jezeli ¢ € {1,...,n} \ T'(\g) i vk|v/ # vk+1|vlz, to z def. EY istnieje lokacja

1! k! Me¥iYio g/ o k1! k1! k+17\ k1! /
I tranzycja (8 TS0 IFPY € By gdzie PP = (¢ oY), oF T = ¢,

vf“l = ’uk+1|vi/, Y = true i Y; = {c(t) € X; | urgent(t) A —enabled(t,1*) A
enabled(t, [*+t1)},

C ezell n < 1 m 1 (v i v i u i € vars(guar a pewne
(c) jezeli < i (vM(yi) # V" (yi) Tub y (guard(t)) dl j
B Aoi,Yi
i —

(a) jezeli i € T'(\g), to z def. EH istnieje lokacja lf“l i tranzycja I¥

tranzycji t € T'), to z def. EI0 istnieje lokacja lf“l i tranzycja [
Y € By, gdzie 157 = of VoY = o (y,), oy = true i Y; = 0.

Zatem dla kazdego ¢ € ¥()\},) w automacie 7A; istnieje tranzycja o etykiecie X} z
lokacji I¥,
lokacji I¥'.
Pokazemy teraz, ze automat produktowy bedac w stanie sj, moze wykona¢ tranzy-
cje €/ = (lk/,)\z,w’,Y’,lk“/) , gdzie ¢’ = /\iez(%)wg = Nier(p,) constraint(t;) A
/\ieZ(A;)\F(/\k) true = N\, cps constraint(t;) = iY' = Uiez(%) Y/ =

Uier(kk){xi} U Uiez(A;){C(t) € X; | urgent(t) A —enabled(t,1¥) A enabled(t,**1)} =
Uierop tai} U {e(t) € X | urgent(t) A —enabled(t,I*) A enabled(t,I*)} =Y.
Nalezy zatem pokazaé, ze 78 |= o/ i 78+1 = 7/ (181, gdzie 7711 = 7% [y := 0],
Automat globalny T4 moze wykonaé tranzycje e, wiec 7F = 1, 78+1 |= Z(IF+1), gdzie
T = 7Y = 01 1 Z0*Y) = Aprer | enabled(siv+1yy upper _constr(t).

M) = N T
k+1/

i

a wiec w automacie produktowym istnieje tranzycja e’ o etykiecie \) z

_ 3 k+1/ :
) - /\{teout(qf+1/)|upper_const'r(t);ét'rue} va(t’vi )a glee
) = upper__constr(t), jezeli B(guard(t),vf“l) = tt, natomiast w prze-

ciwnym przypadku inv(t,vf“l) = true. Zauwazmy, ze dla tranzycji t € out(qfﬂl)

takiej, ze upper _constr(t) # true warunek enabled(t,**1) jest réwnowazny warun-

nu(t,v

kowi B(guard(t),vf“l) = {t, poniewaz qf“/ = ¢F*1 a do zbioru V/ naleza wszyst-
kie zmienne z dozoru tranzycji t. Zatem z‘nv(t,vfﬂl) = upper__constr(t), jezeli
k+1/

enabled(t,1*+1), a w przeciwnym przypadku inv(t,vf ") = true. Zatem

i
k+17y _ 7(1k+1

II(Z + ) - /\{tGT’|enabled(t,lk+1)/\uppericonstr(t);étrue} upper_constr(t) - I(l + )

Z zalozenia indukcyjnego k= 7k Korzystajac z tego, ze i =1, Y’ =Y oraz
T'(IF+Y) = Z(I**Y) otrzymujemy 7¢ = o’ oraz 7Ft1 = T'(I*+1") co oznacza, ze
automat produktowy moze wykonaé tranzycje e’.

Nalezy jeszcze pokazac, 7e spi1 =gp 8}, Z punktow (a)-(c) otrzymujemy, ze dla

/ /
kazdego i € B(\}): jezeli 1 < i < n, to ¢ ™' = ¢F™ i oftH = ’Uk+1|vi/ oraz jezeli

n <i<m,to vkt = uF1(y,). Natomiast dlai € {1,...,m}\S(X,) zachodzi: jezeli
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i < n,to qkJrl = q " oraz vk“ = fl, a zatem korzystajac z zalozenia indukcyjnego
iz te By, = bt dla j 1 (N, Fly) =
go,zeqj =g ivFy = oF )y dla g e {1,...,n}\ (k)orazv(yz)—
k‘“( D) dlaj e {n+1,...,m}\T(\,) otrzymujemy: jezeli i < n, to "™ = ¢F' =
=g tiv 1 vf/ = vkl = vk+1|vf oraz jezeli n < i < m, to vkﬂl f/ =

vR(y;) = Ukﬂ(yi). Z czego Wynlka, ze warunki 11 2 def. 2 sa spelione. Jak
zauwazyliémy wczesniej =1k iy = Y, zatem TRl = Tk/[Y’ = 0] = 7)Y =
0] = 751, czyli spetniony jest réwniez warunek 3 def.

2. \p € Ry, czyli przejécie reprezentuje uplyw czasu. Pokazemy, ze w automacie pro-

duktowym 7TA’ jest mozliwe przejscie czasowe o dlugosci Ay, 1 ze s + A Zgp 8k + Ak
Bedac w stanie s}, automat moze wykonaé przejscie czasowe A, jezeli ™+ X\ B
Z(1%), gdzie Z(I¥) = /\{teTlenabled(t,l")} upper _constr(t). 7 zalozenia indukcyj-
nego wiemy, ze 7% = . Jak juz pokazalismy dla tranzycji t € out(qF) takiej, ze
upper _constr(t) # true warunek enabled(t,l¥) jest réwnowazny B(guard(t), vf/) =tt
i stad Z'(IF') = Z(I%). Zatem 7% + X\, = 7' (I¥'), czyli automat produktowy TA’ moze
wykonaé przejécie czasowe o dlugosci Ag.
Pokazemy jeszcze, ze stan s, + i jest w relacji =, ze stanem sj, + A\,. Prawdziwosé
warunkow 1 1 2 def. wynika wprost z prawdziwoéci tego warunku dla Sk 1 8.
Podobnle dla warunku 3, korzystajac z tego, ze 7% = 7% otrzymujemy 7% + A\, =
Tk —|— Ak

(<) Rozwazmy dwa przypadki.

1. X, € ¥/, czyli przejscie odpowiada wykonaniu tranzycji akcyjnej w automacie pro-
duktowym 7A’. Pokazemy, ze w automacie globalnym TA istnieje tranzycja e o
etykiecie Ak, ktora moze byé¢ wykonana ze stanu s; i stan si41 taki, ze si 25 Sk+1
oraz Sgy1 Zgp Sy -

AYRUNG . .
Niech ¢/ = [¥" 237 jkt/ bedzie tranzycja wykonywanad przez automat 7A'. Z defi-

nicji ztozenia dla kazdego ¢ € (X)) istnieje tranzyqa (¥ N 0L Y lf“ ) € E; oraz
V= Niemry) Vi1 Y = U@(A, Y/. Niech I¥' = (¢¥', 1’) zk+1’ (g uf ) dla

lkJrl f“ dlan <1 <m.

1<z<n0razlk 71)
A zatem istnieja: etykieta v i konfiguracje %, r*+1 takie, ze X, = label(y,r*, r¥*1),
. I I I ! ! I I

gdzie % = (¢, ..., ¢ Wk, PPl = (qichl ,...,qﬁ‘“ R A A ly; dla 1 <
i < n oraz vfl = vk/(yi) dlan < i <m a takze vf“ = vk+1/|vi/ dlal <i<n oraz
vf“l =" () dlan <i<m,

Zauwazmy, ze zgodnie z konstrukcja zbioru automatéw istnieje co najmniej jedno
takie, ze ¢ € I'(y) € E(\,) (dla j € £(X\},) \ I'(y) automat TA; wykonuje wylacznie
tranzycje synchronicznie z automatami odpowiadajacymi procesom). Zatem dla ka-
7ego 1 € X(A},) z def. i LT istnieje zbior tranzycji T/ = {t; | j € I'(y)} C T, taki
ze dla kazdej tranzycji ¢; € T zachodzi

(a) enabled;(t;, %) i label(t;) = 7,
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(b) target(t;) = qf“l oraz qﬁ"’ll = q,’il dlahe{l,...,n}\T(y),
(c) v = T (action(t;)),er)-

Jak zauwazylismy wezesniej (str. B2l dla danej konfiguracji r* i etykiety \}, jest tylko
jeden zbior tranzycji 7" spetniajacy powyzsze warunki. Zatem dla kazdego i € (X))
zbiér T' jest taki sam.

Z def. dla kazdego i € I'(y) ¢} = constraint(t;) i V; = Y/ U {2}, gdzie Y/ =
{c(t) € X; | urgent(t) A —enabled(t,r*) A enabled(t,r*T1)}. Co wiecej, z def.
dla i € £(A;) \ I'(y) takiego, ze ¢ < n (automaty dla proceséw nie wykonujacych
tranzycji): vf“l £ okl =true 1 Y; = {c(t) € X, | urgent(t) A —enabled(t,*) A
enabled(t,r*T1)} oraz z def. X0 dla i € $()\},) takiego, ze i > n (automaty dla
zmiennych lub buforow): vf“l £ o* lub y; € vars(guard(t;)), gdzie t; € T', ¢} =
trueiY; = 0.

Z zalozenia indukcyjnego otrzymujemy ¢F = qf/ i vf/ = v¥|ys dla 1 < i < n oraz
vf/ =v*(y;) dla n < i < m, z czego wynika, ze ok = ok,

Zauwazmy, ze dla kazdego n < ¢ < m takiego, ze y; € vars(guard(t;)) dla pewnej

tranzycji t; € T’, z def. EI0 istnieje tranzycja w automacie 7A4; o etykiecie Aj.

Wobec powyzszych, zgodnie z def. EJl w automacie globalnym istnieje tranzycja

e = [k A9 IFHL gdzie 1F = (qF, ... qf, vF), IFHE = (gL, @Bt okt oy =

N, eqs constraint(t;) i Y = UieF(Ak){xﬁ} U {c(t) | urgent(t) A —enabled(t,l¥) A

enabled(t, [F+1)}.

Podobnie jak w poprzedniej czesci dowodu (=) mozemy pokazaé, ze ¢p = ', Y =Y’

i Z(IF+Y) = T'(IF+1) a takze, ze automat globalny 74 moze wykonaé tranzycje e

(w analogiczny sposéb jak pokazali$my, ze automat produktowy 7A" moze wykonaé

tranzycje e’).

Nalezy jeszcze pokazac, ze sp11 =gp 8) -

Z def. E:[]qf'H = target(t;) dla j € T'(7y) oraz q;.H'l =q} dlat jed{l,...,n}\I'(»). Z
k+1

punktu (b) i z zalozenia indukcyjnego otrzymujemy, ze ¢; " = target(t;) = qf“ dla
j € T'(y) oraz q;-”l/ = q;?/ = q;? =g dlaje{1,...,n}\T'(7), czyli warunek 1 def.

ET2 jest spelniony.

Korzystajac ponownie z def. Bl otrzymujemy: v**! = 7 (v*, (action(t;))t,er). Z
punktu (c) i z zalozenia indukcyjnego dostajemy vh+l = j(vk/, (action(t;))e,er) =
T (", (action(t:))s,er) = v**1, czyli oF ! = oFHy dla 1 < i < n oraz ot =
vF+l(y;) dla n < i < m, a wiec speliony jest warunek 2 def.

Z zalozenia indukeyjnego % = 7k a jak zauwazylismy wezesniej Y/ = Y, zatem
ThH1" = 7Y .= 0] = 7*[Y := 0] = 7%F1, czyli spetniony jest réwniez warunek 3 def.

. A, € Ry, czyli przejscie reprezentuje upltyw czasu. Dowdd jest analogiczny do prze-
prowadzonego w czesci (=).
O
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Fakt 4.14 s° 2, s*'.

Dowdd:
Nalezy pokazaé, ze dla s = (¢?,...,¢%,v%,70), gdzie 7°(x) = 0 dla kazdego = € X i dla
sO = (19,10 79, gdzie 19 = (¥, 0%) dla 1 <i < n, 19 =0 dlan < i< m oraz

70(x) = 0 dla kazdego = € U, Xi = X zachodzi s° 2, s'.

Prawdziwo$¢ warunkéw 1 i 2 definicji relacji =,, wynika wprost z definicji lokacji po-
czatkowych automatow sktadowych (def. i £T0). Warunek 3 rowniez jest spelniony,
poniewaz 7°(z) = 0 = 7% () dla kazdego z € X. O

Niech funkcja V, : S, — 2FV" bedzie funkcja wartosciujaca dla systemu tranzycyjnego
programu P i niech V, : Sy — 2PV oraz V! : S/ — 2PV’ beda funkcjami wartosciujacymi
dla systeméw tranzycyjnych automatéw 7A i TA'. Niech rowniez M, = (7S,,V,), M, =
(TSu,Va) i M., = (TS, V)

Fakt 4.15 Jezeli s 2, s/, to Va(s) = V,'(8).

Dowadd:
Wynika wprost z punktu 11 2 def. O

Z lematu oraz z faktow EET4] i LTH wynika nastepujacy fakt.
Fakt 4.16 Modele M, = (TS4,V.) i M, = (TS',V.) sq w relacji silnej bisymulacyi.

Nastepne twierdzenie mowi, ze kazda formula ¢ logiki CTL*, ktéra jest prawdziwa dla
automatu globalnego jest rowniez prawdziwa dla automatu produktowego, i odwrotnie.

Twierdzenie 4.17 Dla kazdej formuty ¢ logiki CTL*

Ma, s% | ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy M., s0 = .

Dowdd:
Dowdéd mozna przeprowadzi¢ w ten sam sposéb, co dowod twierdzenia B poprzez indukcje
po diugosci formuty . O

Z ostatniego twierdzenia tego rozdzialu wynika, ze konstrukcja zbioru automatéw jest
poprawna w tym sensie, ze wszelkie wtasnosci wyrazone w postaci formut logiki CTL*, ktore
sa prawdziwe dla zbioru automatéw wygenerowanych dla pewnego programu, sa réwniez
prawdziwe dla tego programu, i odwrotnie.

Twierdzenie 4.18 Dla kazdej formuty ¢ logiki CTL*
Mo, 32 E o wtedy i tylko wiedy, gdy Mg,sgl E .

Dowdéd:
Na podstawie twierdzen B i ET7

I
Mp,sg Epeo M, Epe M, S Eo.
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4.4 Redukcja liczby zegaré6w w automatach czasowych

Ztozono$¢ problemu weryfikacji modelowej automatéw czasowych jest wyktadnicza wzgle-
dem liczby uzytych zegarow, co pokazano w pracy [AD94]. Podczas generowania automatow
czasowych wykorzystamy spostrzezenia z pracy [DY96] pozwalajace na zmniejszenie liczby
zegaréw kazdego z automatéw bez zmiany zachowania jego dzialania.

Autorzy wymienionej pracy zauwazaja po pierwsze, ze jezeli dwa zegary sa zerowane w
tym samym momencie, to ich warto$¢ jest przez jakis czas réwna, wiec jeden z tych zegaréw
nie jest w tym czasie potrzebny. Przenoszac to spostrzezenie na nasz grunt, mozemy dwoém
tranzycjom pilnym, przypisac te same zegary, jezeli te tranzycje sa zawsze jednoczesnie moz-
liwe do wykonania. Latwo wida¢, ze warunek ten speiniaja tranzycje tego samego procesu,
ktore maja wspoélny stan zrodtowy i rowne dozory. Zegary odpowiadajace tym tranzycjom
sa zerowane i wykorzystywane w tym samym czasie, gdzie przez czas wykorzystania ze-
garéw rozumiemy okres kiedy tranzycje, ktoére im odpowiadaja sa mozliwe do wykonania.
Redukcja dotyczy tylko tranzycji pilnych, bo zgodnie z konstrukcja automatéw opisang w
poprzednich rozdziatach wszystkim tranzycjom, ktére nie sa pilne, i tak przydzielamy jeden
zegar.

Po drugie, dwa zegary, ktére nie sg wykorzystywane jednoczesnie, moga zostaé¢ zasta-
pione jednym zegarem. W naszym przypadku, jezeli dwie tranzycje nie sa nigdy jednocze-
$nie mozliwe do wykonania, to mozemy im przypisa¢ ten sam zegar. Warunek ten spelniaja
tranzycje tego samego procesu wychodzace z réznych stanéw. Rowniez, jezeli dozoér jednej
tranzycji jest zaprzeczeniem dozoru innej tranzycji nalezacej do tego samego procesu, to
tym tranzycjom réwniez mozemy przypisa¢ ten sam zegar. W ogélnym przypadku dotyczy
to wielu tranzycji, ktérych dozory sa roztaczne.

Zauwazmy wreszcie, ze jezeli dozwolone opdznienie tranzycji jest w postaci [0, 00) i tran-
zycja ta nie jest pilna, czyli moze byé¢ wykonana w dowolnym czasie (méwimy o niej, ze nie
ma ograniczen czasowych), to nie musimy takiej tranzycji w ogole przypisywaé zegara.

Aby zastosowaé powyzsze redukcje mozemy zmieni¢ funkcje ¢ przypisujaca zegary tran-
zycjom na odpowiednia funkcje czeSciowa. Rozwazmy przydziat zegaréw tranzycjom pro-
cesu P;. Dla kazdego stanu kontrolnego ¢ procesu P; postepujemy w nastepujacy sposob.
Na poczatku wszystkie zegary ze zbioru X; zdefiniowanego jak w punkcie Bl zaznaczamy
jako wolne. Potem, wszystkim tranzycjom wychodzacym ze stanu ¢, ktére nie sa pilne
i maja ograniczenia czasowe przypisujemy zegar x%. Jezeli jest przynajmniej jedna tranzy-
cja spelniajaca powyzsze warunki, to zegar zaznaczamy jako zajety. Nastepnie analizujemy
w dowolnej kolejnosci wszystkie tranzycje pilne wychodzace ze stanu ¢. Dla kolejnej tranzy-
cji t sprawdzamy, czy wérdéd tranzycji wychodzacych ze stanu g, ktére maja juz przydzielone
zegary istnieje tranzycja t’, ktorej dozér jest rowny lub jest zaprzeczeniem dozoru tranzycji
t. Jezeli tak, to tranzycji ¢ przypisujemy ten sam zegar co tranzycji t’, a jezeli nie to przy-
dzielamy jej pierwszy wolny zegar ze zbioru X; i zaznaczamy go jako zajety. Oczywiscie
po przydzieleniu zegaréw wszystkim tranzycjom procesu, jezeli jaki§ zegar ze zbioru X;
nie zostal przypisany zadnej z nich, to usuwamy go ze zbioru. Jezeli tranzycji ¢ € T nie
przydzielono zegara, to constraint(t) = true.

Przyklad 4.19 W przyktadzie producenta i konsumenta korzystajac z zasady roztacznosci
mozemy tranzycji o etykiecie send przypisaé ten sam zegar, co tranzycji o etykiecie produce.

Podobnie dla tranzycji consume i receive. W ten sposéb kazdemu procesowi odpowiada
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receive produce send produce
x2<=0 XI>=1A x7<=2 x1<=0 X1>=1 x7<=2
2 11 1 12 1 w2 13 ) 14
{x2} {x} {x,x2} {x}
lem 1oz leo 2=
x1<-2 x1<-0 Xi<=2 X1<—0
/\X§<=O
consum congume consume consum receive
{x3} {x7} {x2} {x2} x2<=0
12
{x5x7}
15 \I6 p 17 18
N\ N\ O/
xl<=2 produce Xi<:o send  yl.—o produce
1 xi>=l/\ xi<=2 xi<=0 1 x1>=1 xi<=2
{x} {x} {x}3

Rysunek 4.3: Zredukowany automat czasowy dla przykladu producenta i konsumenta

tylko jeden zegar (z1 dla Producenta i x? dla Konsumenta). Zredukowany automat globalny
i zbioér zredukowanych automatoéw czasowych dla tego przyktadu pokazano na rysunkach

B3 A

4.5 Podsumowanie rozdzialu

Sprowadzanie jednego formalizmu do innego jest czesto stosowanym rozwigzaniem. Tlu-
maczanie do automatoéw czasowych zostalo wykonane dla algebry proceséow ATP [NSY9?,
jezyka ET-LOTOS |[DOY94| i jezyka Esterel wzbogaconego o zaleznosci czasowe [BCP01].
Powyzsze ttumaczenia dotycza jezykéw synchronicznych stosowanych gtéwnie przy projek-
towaniu sprzetu komputerowego. Wspdélng cecha tych modeli jest zastosowanie mechani-
zm6w komunikacji synchronicznej, w ktorej sktadowe systemu (procesy) wykonuja wspolnie
pewne operacje. W tym przypadku tlumaczenie polega na zbudowaniu osobnego automatu
czasowego dla kazdego procesu i naturalnym przeniesieniu metody komunikacji. Takie na-
turalne tlumaczenie nie jest mozliwe, kiedy jezyk opisu systemu czasowego wykorzystuje
komunikacje asynchroniczng (na przyklad przez wymiane komunikatow).

Na koniec wspomnimy o dwéch sposobach bardziej efektywnej konstrukcji zbioru auto-
matéw czasowych dla pewnych przypadkéw oraz o implementacji zaprezentowanych metod.

Procesy niezalezne od buforéw

Chcieliby$my, aby w konstruowanym zbiorze automatéw czasowych buforom odpowiadaty
osobne automaty. Jednak umozliwienie tranzycji wykonywanej przez proces zalezy od pusto-
§ci czy niepustosci buforow, jezeli w dozorze takiej tranzycji znajduje sie warunek empty(b),
gdzie b jest jednym z buforéw programu. Jezeli tranzycja, ktorej wykonanie zalezy od niepu-
stosci bufora, jest pilna lub ma gorne ograniczenie czasowe, to stan automatu dla procesu,

64



receive

{3
produce send produce
xi>:1A x1<:2 xi<:0 x1>=1 A xi<:2
pL  {x} p2  {x} p3  {x3} p4
le— 1 lee
X <=2 X1<=0 X <=2
receive
{x3} send
{}
consume
2
{x2}
—()b1 _
receive
receive {}
send x2<=0 send
cl {xi} c2 {xi} c3 {} c4
2 e
x2<=0
consume
{x?}

b2

Rysunek 4.4: Zbior zredukowanych automatéow czasowych dla producenta i konsumenta
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do ktorego nalezy tranzycja bedzie wyznaczony miedzy innymi przez zawartosé tego bu-
fora. Aby tego unikngé¢ mozna zmodyfikowaé program w sposéb, ktéry nie zmieni jego
dziatania, a pozwoli na efektywniejsze generowanie zbioru automatéw czasowych. Mozna
to zrobi¢ wprowadzajac dodatkowe zmienne (liczniki), ktérych wartos¢ bedzie odpowiadac
liczbie elementéw znajdujacych sie w buforze.

Niech B’ C B bedzie zbiorem buforéw takim, ze wyrazenie empty(b) wchodzi w sklad
dozoru dowolnego procesu nalezacego do programu. Niech Vg = {count, | b € B’} bedzie
zbiorem dodatkowych zmiennych takim, ze Vg NV = (. Warto$¢ zmiennej count, bedzie
odpowiadaé¢ liczbie elementéw w buforze b. Przyjmujemy, ze v°(count;) = 0 dla kazdego
be B.

Dla dowolnego programu P = (V,B,{P; |1 < i < n}) mozemy zbudowaé program
P = (V,B, {P!/|1 < i < n}), w ktorym mozliwo§¢ wykonanania tranzycji nie zalezy
od zawartosci buforéw. Niech V' = V U V. Program P’ jest programem P, w ktorym
dokonano nastepujgcych zmian — dla kazdego bufora b € B’:

e kazda operacje put(b, e), gdzie e € Exp(V'), zastapiono operacjami put(b, e); count, =
county + 1,

e kazda operacje get(b,y), gdzie y € V, zastapiono operacjami get(b,y); count, =
county — 1,

e kazde wyrazenie logiczne empty(b) wystepujace w dozorach zastapiono wyrazeniem
county = 0.

Zauwazmy, ze powyzsze zmiany nie wplywaja na dziatanie programu, poniewaz zachodzi
B(empty(b),v) = tt wtedy i tylko wtedy, gdy B((count, = 0),v') = tt, gdzie v € QVVE i
v e QV'VUB,

Automaty czasowe dla programéw bez buforéw i zmiennych globalnych

W trakcie prac rozwazano rowniez inne podejscia takie jak generowanie zbioru automatéw
na podstawie opisu poszczegdlnych procesow, czyli bez badania przestrzeni konfiguracji pro-
gramu. Jak juz wspomnieliSmy takie podejscie jest z powodzeniem stosowane, gdy w jezyku
opisu systemow czasowych, dla ktorego przeprowadzamy ttumaczenie, jest zastosowana wy-
tacznie komunikacja synchroniczna (przez wspoélne wykonywanie tranzycji).

Jezeli ograniczymy sie do klasy programoéw jezyka bazowego, w ktérym komunikacja jest
wylacznie synchroniczna, oraz tranzycje synchroniczne nie sa pilne, to mozemy zbudowaé
zbiér automatéw czasowych w bardzo prosty sposéb. Przykladem takiego programu jest
synchroniczny protokot Fischera (rozdz. BZZ).

Niech P = (V,0,{P; | 1 < i < n}), gdzie P; = (id;, Q;,¢?, T, T;), bedzie programem,
w ktérym nie wystepuja zmienne globalne, ani bufory, oraz zadna tranzycja synchroniczna
nie jest pilna. Automat czasowy TA; = (X, Li,1?, X;, E;, ;) dla procesu P; definiujemy
nastepujaco:

e Y, =1T'; jest zbiorem etykiet,
o L;=Q; x Qi jest zbiorem lokacji,

o 19 =(g),v9) € L;, gdzie v? = 1%y, jest lokacja poczatkowa,
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e X; ={x;}, jest zbiorem zegardw,

o B, C L; x%; x U(X;)x 2% x L; jest relacja przejscia zdefiniowana nastepujaco dla
U= (qi,vi) 11" = (q;,v)):

l; vy I € B, wtedy i tylko wtedy, gdy

— istnieje tranzycja t; € T; taka, ze source(t) = ¢;, target(t;) = ¢}, B(guard(t;), v;)
= tt oraz v = label(t;)

— v} = J(v;, action(t;)),
— 1 = constraint(t;), gdzie c(t;) = x;,
-Y = {xl},
o 7,: L; — V(X;), gdzie dla I; = (g;, v;)
Zi(li) = Nficout(ar) | Blguard(t:) )=ty Upper_constr(t).

Dla synchronicznego protokotu Fischera stosujac zaréwno wtadnie przedstawiony sposob
konstrukecji, jak i ogolng metode z punktu EE3 otrzymamy zbiér automatéw przedstawiony
w punkcie EET0

Natomiast, jezeli wezmiemy pod uwage dualny model (asynchroniczny), czyli klase pro-
gramoéw, w ktérych wszystkie tranzycje sa lokalne, to nie mozemy poda¢ istotnie prostszej
metody generowania automatow czasowych. Jedyna réznica polega na tym, ze zamiast
zbiory tranzycji mozliwych do wykonania beda sie sktadaé¢ zawsze z jednej tranzycji.

Implementacja

Implementacja opisanej metody generowania automatu globalnego dla programu w jezyku
bazowym zostala wykonana przez Anne Doro$ i byta przedmiotem jej pracy magisterskiej
pt. Translacja z pewnego jezyka specyfikacji do automatow z czasem. Metode generowania
zbioru automatoéw zaimplementowala autorka rozprawy wspoélnie z Pawlem Janowskim.
W obydwu przypadkach algorytm generowania automatéow czasowych rozpoczyna dzia-
tanie od obliczenia lokacji poczatkowych na podstawie poczatkowej konfiguracji programu.
Dla lokacji poczatkowej obliczany jest zbior tranzycji mozliwych do wykonania z konfiguracji
odpowiadajacej tej lokacji i zbior nastepnikow, czyli lokacji, ktore odpowiadaja konfigura-
cjom programu po wykonaniu tych tranzycji. Dzialanie to jest powtarzane rekurencyjnie
dla kazdego z nastepnikoéw analizowanej lokacji, do momentu gdy wszystkie wygenerowane
lokacje zostang przeanalizowane. Jak wida¢ przedstawiony algorytm generuje tylko lokacje
osiggalne z lokacji poczatkowych automatéw. Algorytm opiera sie na algorytmie przeszu-
kiwania wszerz lub wglab (metoda przeszukiwania jest parametrem algorytmu), wiec jego
koszt jest liniowy ze wzgledu na liczbe konfiguracji programu i przej$¢ miedzy nimi.
Implementacje obydwu metod stanowia czes¢ systemu weryfikacyjnego Verics[D.LIT03al.
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Rozdzial 5

Redukcja przestrzeni stanéw
programu metoda ciecia

W tym rozdziale przedstawiamy zastosowanie metody ciecia do jezyka bazowego. Metoda ta
polega na wykorzystaniu statycznej analizy kodu programu do eliminacji jego nieistotnych
fragmentéw, czyli w naszym przypadku takich, ktére nie maja wplywu na weryfikowane
wlasnosci. Pozwala to na uproszczenie kodu programu, co z kolei powoduje zmniejszenie
przestrzeni stanéw potrzebnej do jego weryfikacji. Zaleta metody jest to, ze pelna przestrzen
stan6w nie musi by¢ generowana, poniewaz mozna ja skonstruowaé juz dla zredukowanego
kodu programu.

Metoda ciecia zalezy od danej formuty logicznej wyrazajacej wtasnosé, ktorej prawdzi-
wo$¢ chcemy sprawdzié, a doktadniej — od zbioru zmiennych zdaniowych, ktére wchodza
w sklad formuly. Punktem wyjSciowym jest ustalenie tak zwanego kryterium ciecia, czyli
zbioréow akcji i stanéw, od ktorych bezposrednio zaleza wartosci zmiennych zdaniowych z
formutly. Nastepnie, algorytm redukcji bada rekurencyjnie zalezno$ci miedzy akcjami i sta-
nami poszczegblnych proceséw systemu zaczynajac od kryterium ciecia.

We wspétbieznym systemie czasowym wystepuja cztery podstawowe rodzaje zaleznosci.
Zaleznos¢ danych i zalezno§é przepltywu sterowania sg klasycznymi pojeciami metody ciecia.
Zaleznos¢ od synchronizacji jest charakterystyczna dla systeméw wspotbieznych, ktére moga
wykonywaé pewne akcje synchronicznie. Natomiast pojecie zaleznoéci czasowej jest nowym
rodzajem zalezno$ci wystepujacym tylko w systemach czasowych. Pojecie to nie zostalo
wczesniej zdefiniowane.

Struktura rozdzialu jest nastepujaca. Rozpoczynamy od zdefiniowania relacji zalezno-
Sci dla programéw w jezyku bazowym. Nastepnie podajemy algorytmy obliczania istot-
nych operacji i istotnych stanéw kontrolnych oraz pokazujemy jak z istotnych elementéw
skonstruowaé¢ zredukowany program. Wazna czescig rozdziatu jest wykazanie poprawnosci
przedstawionej metody, co czynimy w kolejnym punkcie. Przedostatni punkt rozdzialu za-
wiera opis przeprowadzonych eksperymentéw. Podsumowujemy rozdzial podajac miedzy
innymi przeglad literatury dotyczacej zastosowania metody ciecia do redukcji przestrzeni
stanow.
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5.1 Relacje zaleznoSci

Jak juz wspomniano zalezno$¢ danych (ang. data dependence) i zaleznosé przeptywu stero-
wania (ang. control dependence) to klasyczne pojecia metody ciecia [LIip95]. Rézne postacie
zalezno$ci od synchronizacji takze pojawiaja sie w literaturze dotyczacej metody ciecia dla
systemoéw wspoétbieznych [HCDT99]. Natomiast pojecie zaleznosci czasowej nie byto do tej
pory wprowadzone, poniewaz nie stosowano tej techniki dla systeméw czasowych.

Podamy teraz definicje wszystkich zaleznosci dla programéw w jezyku bazowym. Rela-
cje zaleznosci dotycza operacji i stanéw kontrolnych programu. Przypomnijmy, ze opers(t)
oznacza zbior operacji tranzycji t. Natomiast vars(a), def(a) i use(a) oznaczaja odpowied-
nio zbiory zmiennych i buforéw wystepujacych, definiowanych i uzywanych w operacji a
(definicje poje¢ uzywanych w tym rozdziale znajduja sie w punkcie BTTT). Metode ciecia
dla programu w jezyku bazowym przedstawimy przy zalozeniu, ze program jest strukturalny

(punkt B2).

5.1.1 Zalezno$§é danych

Nieformalnie, operacja a; € Ops zalezy od operacji az € Ops i jest to zalezno$é¢ danych,
jezeli: (1) operacja as ma wplyw na warto$¢ zmiennej lub bufora uzywanego w operacji a;
i (2) jest mozliwe takie wykonanie programu, ze pomiedzy operacja as a a; nie wystapi inna
operacja, ktéra zmieni warto$¢ tej zmiennej lub bufora. Innymi slowy, operacja a; zalezy
od operacji ag, jezeli definicja zmiennej lub bufora w operacji as jest definicja osiagajaca
(ang. reaching definition) [ASU02] tej zmiennej lub bufora dla operacji a;.

Jezeli obydwie operacje naleza do jednego procesu mozemy sprawdzi¢ warunek (2) ana-
lizujac strukture przeptywu sterowania tego procesu, a doktadniej — tranzycje, do ktérych
naleza operacje a; i ap oraz tranzycje, ktére moga by¢é wykonane pomiedzy tymi tranzy-
cjami. Nalezy zatem sprawdzié¢ §ciezki prowadzace ze stanu docelowego tranzycji, ktora
zawiera operacje as do stanu zrodlowego tranzycji, ktéra zawiera operacje a;. Jezeli nato-
miast, operacje a; i as nalezg do réznych proceséw sprawdzenie tego warunku przez analize
kodu nie jest mozliwe i musimy przyjaé, ze operacja uzywajaca zmiennej lub bufora jest za-
lezna od kazdej operacji definiujacej te zmienng lub bufor wchodzacej w sktad akcji tranzycji
innego procesu.

Definicja 5.1 (Zalezno$¢ danych) Dlat, € T;, to € Tj, gdzie 1 <1i,j <n, operacja a; €
opers(ty) jest zalezna od operacji as € opers(te) i jest to zaleznos¢ danych (co oznaczamy
ai dd, as), jezeli istnieje zmienna lub bufor y € V U B taki, ze y € def(a2) Nuse(ay) oraz
zachodzi jeden z nastepujgcych warunkow:

DD1 ¢ty = t1 i operacja az wystepuje przed operacjg ay oraz Zadna operacja pomiedzy
operacjami as i ai nie definiuje y,

DD2 target(ta) = source(ty) lub istnieje Sciezka ze stanu target(tz) do stanu source(ty)

.....

oraz Zadna z operacji wystepujgcych po operacji as w tranzycyi to ani Zadna z operacyi
wystepujgcych przed operacjg a1 w tranzycji t1 nie definiuje vy,

DD3 i+ j.
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Przyklad 5.2 Na rysunku Tl pokazano przykladowe zaleznosci danych w protokole zmie-
niajacego sie bitu. Operacja put(bsa,bbit) z tranzycji o etykiecie {14 zalezy od operacji
get(rba, bbit) z tej samej tranzycji, poniewaz operacja put(bsa,bbit) uzywa zmiennej bbit,
ktora jest definiowana przez operacje get(rba, bbit) i jest spelniony warunek DD1 (pomiedzy
tymi operacjami nie ma innych definicji zmiennej bbit). Rowniez dozér sack = sbit tranzy-
cj 15 zalezy od operacji get(bsa, sack) z akcji tranzycji I3, poniewaz zmienna sack uzywana
w operacji sack = sbit jest definiowana w operacji get(bsa, sack) i jest spelniony warunek
DD2 (stan zrodlowy tranzycji I5 jest stanem docelowym tranzycji 3 i zmienna sack nie
jest definiowana po operacji get(bsa, sack) w tranzycji I3 ani przed operacja sack = sbit w
tranzycji (5). Z kolei operacja get(bsa, sack) z tranzycji I3, w ktorej jest uzyty bufor bsa
zalezy od operacji put(bsa,bbit) z tranzycji 114 definiujacej bufor bsa, na mocy warunku
DD3.

W dalszej czedci rodziatu piszemy a; adl, a2, zeby zaznaczyé, ze jest to wariant DD1
realcji zalezno$ci danych miedzy operacjami aq i as (czyli aq dd, az i jest spelniony warunek
DD1). Podobnie dla warunkéw DD2 i DD3. Przez (ﬂ)* bedziemy oznacza¢ domkniecie
przechodnie relacji (ﬂ).

5.1.2 Zalezno$é przeplywu sterowania

Zaleznos¢ przeplywu sterowania dotyczy wytacznie stanéw kontrolnych nalezacych do jed-
nego procesu. Klasyczna definicja zaleznosci przeptywu sterowania ([I1p95]) mowi, ze stan
q1 zalezy od stanu ¢, jezeli ze stanu ¢o istnieje §ciezka do stanu koricowego, do ktérej nie
nalezy stan q; i wszystkie §ciezki prowadzace do stanu konicowego ze stanéw lezacych po-
miedzy stanem ¢o a stanem ¢ przechodza przez stan ¢;. Definicja ta dotyczy jezykow z
wyréznionym jednym stanem koncowym i nie jest wystarczajaca dla jezyka bazowego.
Intuicyjnie, stan kontrolny ¢; zalezy od innego stanu kontrolnego ¢o i jest to zalezno§é¢
przeplywu sterowania, jezeli istnieje takie wykonanie programu, w ktérym proces znajduje
sie w stanie kontrolnym ¢o, a nie znajduje sie w stanie kontrolnym ¢;. Taka sytuacja w
jezyku bazowym jest mozliwa nie tylko wtedy, gdy ze stanu g istnieje $ciezka do stanu
konicowego, do ktoérej nie nalezy stan q;, ale rowniez wtedy, gdy istnieje Sciezka zawierajaca
cykl, do ktorej nie nalezy stan ¢;. Nalezy zatem sprawdzié, czy istnieje Sciezka maksymalna
ze stanu g2, do ktorej nie nalezy stan ¢;. Ponadto proces moze pozostawa¢ w stanie go
wtedy, gdy zadna tranzycja wychodzaca z tego stanu nie jest mozliwa do wykonania.

Definicja 5.3 (Zalezno$é przeplywu sterowania) Mdéwimy, ze stan kontrolny ¢1 € Q;
zalezy od stanu kontrolnego g2 € Q; (g2 # q1), gdzie 1 < i < n, i jest to zalezno$¢ przeptywu

. cd L. . . . .
sterowania (co oznaczamy q1 — q2), jezeli stan qi jest osiggalny ze stanu g2 i zachodzi co
najmniej jeden z nastepujgcych warunkow:

CD1 (\/teout(q2) guard(t)) = true,

1Bedziemy uzywaé krotszego okreslenia “tranzycja I” zamiast “tranzycja o etykiecie I, o ile nie bedzie
prowadzilo to do nieporozumien.
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B={sbhd,sbb,bsa,brd,brb,rba}
V={cshd,cbsa,cbrd,crba,

shit,sdata,sack, .
Nadawca rbit,rdata, rack, Qdbi orca

bbit,bdata}
=)
11:

(csbd<m)
urgent

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

put(sbd,sdata); 110: t(brd,rdatay);
put(sbb,sbit); urgent Sitfbﬁb’ia?k?-)’
csbd:=cshd+1; (rack<>rhit) cbrd:=cbrd-1;
put(rba,rack); .
. ba:=crba+1; o
‘(cbs[a3<'>0) lf:u o \\
urgent )

, get(bsa,sack); sdata:=sdata+1;

111:
chsa:=cbsa-1;

cbrd:=cbrd+1;

(rack=rbit)
) urgent
14: rbit:=1-rbit;
(sack<>sbit)
urgent / 5. , Buf or
! (sack=sbit)  * 112: |
[ urgent (csbd<>0)and(cbrd<M) 13:
! shit:=1-sbit; urgent (csbd<>0)
', get(sbd,bdata); urgent
. 7: get(sbb, bbit); get(sbd,bdata);
16: \ (sdata>=N) po1 ¥ csbd:=cshd-1; Q get(shb,bbit);
(sdata<N) | [0,D) ' put(brd,bdata); cshd:=csbd-1;
[0,D) sdata:=0; ~ put(brb,bbit); ‘

114: 115: ,
\ (crba<>0)and(chsa<M) (crba<>0) .7
N urgent urgent -~
N get(rba,bbit); <. get(rbasbbit);
“~._ D3 DD1 \(crba:=crba—l; RS __ crbai=crba-1;

~~_ ______ v put(bsa,bbit);
cbsa:=cbsa+1;

Rysunek 5.1: Przyklady zaleznosci danych w protokole ABP
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Rysunek 5.2: Zaleznosé przeplywu sterowania typu CD2

CD2 istnieje maksymalna Sciezka ze stanu qo, ktora nie przechodzi przez stan qp i istnieje
Sciezka w z g2 do q1 taka, zZe kazda maksymalna Sciezka z kazdego stanu nalezgcego do
Sciezki m przechodzi przez stan q1 (rys. [E22).

Przyklad 5.4 Zaleznosci przeptywu sterowania dla stanéw kontrolnych proceséw Nadawcy
i Odbiorcy w protokole zmieniajacego sie bitu pokazuje rysunek W obydwu procesach
kazdy stan kontrolny jest osiggalny z kazdego innego stanu kontrolnego. Wystarczy zatem
sprawdzi¢ pozostate warunki. Ze stanu S1 procesu Nadawcy wychodzi jedna dozorowana
tranzycja, a wiec na mocy warunku CD1 kazdy z pozostalych stanéw zalezy od stanu S1.
Analogiczna sytuacja wystepuje w procesie Odbiorcy.

Ze stanu S3 istnieje $ciezka zawierajaca cykl (obejmujacy stany S1, S21.53), do ktorej
nie nalezy stan S4 i zaden stan nie nalezy do $ciezki prostej ze stanu S3 do stanu 54,
zatem stan S4 zalezy od stanu S3 na mocy warunku CD2. Réwniez stan S5 nie nalezy do
Sciezki zawierajacej ten cykl, a kazda maksymalna §ciezka z kazdego ze standéw nalezacego
do $ciezki prostej ze stanu S3 do stanu S5 (czyli kazda Sciezki wychodzaca ze stanu S3)
przechodzi przez stan S4, wiec ponownie na mocy warunku CD2 stan S5 zalezy od stanu
S3. Analogiczng sytuacje mamy dla stanu S3 i cyklu, do ktérego nalezg stany S11i .52 —
na mocy warunku CD2 stan S3 zalezy od stanu S2. Zauwazmy, ze stany S5 i S4 nie sg
zalezne od stanu S2, poniewaz nie jest spelniona druga cze$¢ warunku CD2, a mianowicie
ze stanu S3 istnieje Sciezka maksymalna, ktora nie przechodzi przez stan S5 ani przez stan
S4.

W dalszej czesci rodzialu piszemy ¢y cdl, q2, 7zeby zaznaczy¢, ze jest to wariant CD1

.. . L, . . . . . . cd ..
relacji zalezno$ci przeplywu sterowania miedzy stanami ¢; i g2 (czyli g1 — g2 1 jest spel-

niony warunek CD1). Przez (%)* bedziemy oznacza¢ domkniecie przechodnie relacji

(ﬂ). Podobnie dla warunku CD2.

5.1.3 Zalezno$é czasowa

O programach, ktére nie zaleza od czasu zaklada sie przewaznie, ze poszczegdlne ich in-
strukcje sa wykonywane natychmiast, czyli bez uplywu czasu lub ze sa wykonywane w
nieznanym, ale skoniczonym czasie. W przyjetym przez nas modelu kazda tranzycja pro-
gramu ma okreslone dozwolone opdznienie, ktére moze byé nieskoriczone. Ograniczenia
nalozone na czas wykonania tranzycji powoduja, ze w programie pojawiaja sie zaleznosci
nowego rodzaju.
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Nadawca Qdbi orca

R1

Rysunek 5.3: Zaleznosci przeptywu sterowania w protokole ABP
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Relacja zaleznosci miedzy stanami jest nam potrzebna nie tylko po to, aby wiedzieé
jakie stany powinny sie znalezé w zredukownym programie, ale takze po to, aby wskazac
dozory majace wpltyw na weryfikowang wlasnosé, poniewaz w zredukowanym programie
znajda sie dozory tranzycji wychodzacych ze stanéw, od ktorych zalezg (miedzy innymi)
stany wystepujace w formule, ktorej prawdziwo$é chcemy sprawdzié¢. Zaleznosci czasowe
zaprezentujemy najpierw na przyktadach.

Przyklad 5.5 Rozwazmy program z rysunku B4 (a).

P1 V={X,Y} P2 P1 V={X} P2
11: 2: 4: 4:
(Y=0) (Y<>0) [2,2] [2,2]
[0,2) (2v4] =2, X:=
13: a @
[0,0]
X:=1;

(a) (b)

Rysunek 5.4: Przyktad 1 zaleznosci czasowej

Przyjmijmy, ze v°(X) = 01i v°(Y) = 1. Chcemy sprawdzi¢ nastepujaca wlasnoéé: czy
zmienna X moze mie¢ wartos¢ 2 po wykonaniu programu, czyli wtedy gdy obydwa procesy
sa w swoich stanach konicowych. Przeanalizjemy dzialanie programu. Przez pierwsze 2
jednostki czasu zadna z tranzycji nie moze byé wykonana, poniewaz tranzycja [1 nie jest
mozliwa, a tranzycje [2 i [4 nie sa gotowe do wykonania. Dokladnie po 2 jednostkach czasu
zostanie wykonana tranzycja (4. Nastepnie, zanim uplyna kolejne 2 jednostki — tranzycja
2 i natychmiast po niej [3. Zatem po wykonaniu programu zmienna X bedzie mialta wartos¢
1, czyli nasza wlasno§é nie jest prawdziwa.

Zauwazmy, ze w programie nie ma zaleznosci danych pomiedzy operacjami definiujacymi
zmienng X, a operacjami, w ktérych wystepuje zmienna Y. Nie ma rowniez zaleznosci
przeplywu sterowania. Jednak dozory tranzycji wychodzacych ze stanu S1 maja wplyw na
operacje definiujace zmienng X. Aby sie o tym przekonaé¢ usunimy z programu wszystkie
operacje na zmiennej Y jak pokazano na rysunku B4l (b) i przeanalizujmy dzialanie tak
zmodyfikowanego programu. Jest mozliwy nastepujacy przebieg:

1 11 13 1 4
S) — 81 —> 89 —> 83 —> S4 — S5...
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Po takim wykonaniu programu warto$¢ zmiennej X wynosi 2, wiec nasza wtasno$¢ w tym
przypadku jest prawdziwa.

W zaprezentowanym przykladzie pomiedzy stanem S3 a stanem S1 wystepuje zaleznosé
czasowa, poniewaz istotne jest nie tylko to, czy ze stanu S1 dotrzemy do stanu S3, ale takze
kiedy do niego dotrzemy.

Wprowadzmy jeszcze jedng zmiane do programu z rysunku BEdla) — zmierimy ograni-
czenia czasowe tranzycji [11 12 tak, aby byly réwne, na przyktad [0, 4] dla obydwu tranzycji.
Dla tak zmienionego programu nasza wtasnosé jest prawdziwa niezaleznie od tego czy ope-
racje na zmiennej Y wystepuja w programie, czy nie.

Przyklad 5.6 Dla programu z rysunku3(a) chcemy sprawdzié¢ czy stan S4 jest osiggalny.

Niech v(X) = 0 i v°(Y) = 1. Przeanalizujmy dzialanie programu. Przez pierwsze 2
P1 V={X,Y} P2 P1 V={X} P2
15: 15:
[2,2] [2,2]
Y:=0; Y:=0;

(a) (b)

Rysunek 5.5: Przykltad 2 zaleznosci czasowej

jednostki czasu zadna z tranzycji nie moze by¢é wykonana, poniewaz tranzycja [1 nie jest
mozliwa, a tranzycje [2 i [5 nie sa gotowe do wykonania. Doktadnie po 2 jednostkach czasu
zostanie wykonana tranzycja (5. Zauwazmy, ze teraz nie mozna wykonaé¢ zadnej tranzycji,
poniewaz tranzycja [1 nie jest gotowa do wykonania (minety juz 2 jednostki czasu od kiedy
proces wszedl do stanu S1) ani tranzycja [2 nie jest gotowa do wykonania (bo nie jest
mozliwa). Zatem proces pozostaje w stanie S1 i stan S4 nie jest osiagalny.

Zauwazmy, ze nie ma zaleznosci przeptywu sterowania stanu 5S4 od stanu S1, ani zalez-
noéci czasowej opisanej w poprzednim przyktadzie. Jednak dozory tranzycji wychodzacych
ze stanu S1 maja wplyw na osiggalnosé¢ stanu S4. Aby sie o tym przekonaé, tak jak po-
przednio usurimy te dozory z programu jak pokazano na rysunku (b) i przeanalizujmy
dziatanie tak zmodyfikowanego programu. Jest mozliwy nastepujacy przebieg:

1 1 1 15 2 13
Sg — 81 —> 82 —> 83 —> 84 — 85 —> Sg . . .
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Jak widzimy istnieje przebieg, w ktérym proces P1 znajduje sie w stanie S4.

Jezeli zmienimy dozwolone opdznienia tranzycji [1 i [2 w ten sposob, zeby byly réwne,
to dla tak zmienionego programu nasza wlasnoé¢ jest prawdziwa niezaleznie od tego czy
dozory tranzycji I1 i [2 wystepuja w programie, czy nie. Dzieje sie tak dlatego, ze przedzial
czasu, w ktoérym mozna wykonaé kazda mozliwa tranzycje jest wspdélny i co najmniej jedna
tranzycja jest mozliwa do wykonania niezaleznie od wartosciowania.

Podsumowujac, stan ¢; zalezy od stanu ¢s i jest to zalezno$¢ czasowa, jezeli stan ¢
jest osiggalny ze stanu ¢o i jezeli ze stanu g» do stanu ¢; prowadza $ciezki réznigce sie
dopuszczalnymi opdznieniami, a takze wtedy, gdy tranzycje wychodzace ze stanu ¢, maja
rézne opdznienienia i ich dozory sa rézne od true.

OpédzZnienie na Sciezce

Dla kazdej tranzycji programu zdefiniujemy teraz goérne i dolne ograniczenia na czas jej
wykonania, a doktadnie na czas, jaki proces moze spedzi¢ w stanie zrodtowym tej tranzycji
przed jej wykonaniem (w przyjetym przez nas modelu samo wykonanie tranzycji nie zajmuje
czasu). Dla tranzycji, ktore nie sg pilne, ograniczenia te wynikaja wprost z dopuszczalnego
opéznienia. W przypadku tranzycji pilnej zauwazmy, ze jezeli ze stanu zréodtowego tej tran-
zycji wychodza same tranzycje pilne lub z dozwolonym opoznieniem rownym [0, 0] i zawsze
jedna z nich jest mozliwa do wykonania, to proces musi opusci¢ stan zréodlowy tranzycji
natychmiast po wejsciu do niego (bez uplywu czasu). W innych przypadkach powiemy, ze
gérne i dolne ograniczenia tranzycji sa nieznane.

Niech symbol L reprezentuje nieznang wartosé. Zdefiniujemy funkcje: lower bound :
T — INU{L}, upper bound : T — INU{oco}U{ L}, lower bound_sign:T — {"(",”[", L}
i upper _bound_sign : T — {”)?,”]”,L}. Dla tranzycji t € T, ktora nie jest pilna i dla
ktorej dozwolone opéZnienie jest w postaci (dy,ds), gdzie ( € {"(",”["}, ) € {")",”]"},
dq ElNidQE]NU{OO}:

e lower _bound(t) = dy,
e upper _bound(t) = da,

. [ (7 jezeli delay(t) jest w postaci (dy,dz),
o lower_bound_sign(t) = { "[” w przeciwnym przypadku,

. ) jezeli delay(t) jest w postaci (d1,d2),
* upper_bound_sign(t) = { ”]”  w przeciwnym przypadku.

Niech ¢t € T bedzie tranzycja pilna. Jezeli sa spelnione dwa nastepujace warunki:

L (Vi cout(source(ry) guard(t’)) = true i

2. Yy cout(sourcet)) (synch(t') = false N (urgent(t') = true V delay(t') = [0,0])),
to przyjmujemy ze:

lower _bound(t) = upper _bound(t) = 0,

b2

lower _bound_sign(t) ="[", wupper_bound_sign(t) ="]",
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w przeciwnym przypadku powiemy, ze opdznienie tranzycji jest nieznane i przyjmiemy, ze
lower _bound(t) = upper _bound(t) = lower _bound_sign(t) = upper bound_sign(t) =L .

Dla sciezki m = q1t1q2 . . . tin—1Gm, mozemy okresli¢ opdznienie na $ciezce (delay(m)) w
nastepujacy sposob: delay(mw) = (di1,ds), gdzie (przyjmujemy, ze oo + oo = oo oraz dla
dowolnego d € N, d+oco=00ioo+d=o00,atakzed+1=111+d=1):

m—1

o di =), lower_bound(t;),
o dy = Z;’:ll upper _bound(t;),

7" jezeli lower bound _sign(t;) =7[” dla kazdego
”(”  w przeciwnym przypadku,

717 jezeli upper bound _sign(t;) =7]” dla kazdego
o )= 1<i<m
”)”  w przeciwnym przypadku.

Podobnie jak dla dozwolonego opoéZnienia tranzycji, di, do, (1 ) bedziemy oznaczaé przez
lower _bound(w), upper _bound(r), lower _bound_sign(r) i upper_ _bound__sign(r), odpo-
wiednio.

Powiemy, ze dwie §ciezki 7 1 m2 maja rowne opo6znienia (piszemy delay(m) = delay(m2))
jezeli:

o lower bound(m) = lower _bound(ms),

e upper bound(m) = upper _bound(ms)

Y

o lower bound_sign(m) = lower _bound__sign(ms)

o upper_bound_sign(m) = upper _bound _sign(ms).

W przeciwnym przypadku méwimy, ze Sciezki 71 i w9 maja ré6zne opéznienia, co oznaczamy
delay(m) # delay(ms).

Przyklad 5.7 W tabelce ponizej pokazane sg opéznienia na $ciezkach prostych taczacych
kazde dwa stany w procesie Nadawcy. Na przyktad ze stanu S3 do stanu S1 mozna dojsc¢
dokladnie w czasie 0 (gdy zostanie wykonana tranzycja [4) lub czasie nie krotszym niz L
i krotszym niz U + D (gdy zostana wykonane tranzycje [6 lub [7, a nastepnie (8).

doJz | 51 52 53 54 S5
ST | — | [T,T] tub L | [0,0] lub [L,U + D) | [L,U + D) | [L,0)
52 | L - L 1 L
S3 | L I — I I
Z 1 [0, 0] - L
S5 | L I [0,D) [0,D) -
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Rysunek 5.6: Zalezno$é czasowa typu TD2

Zaleznos$é czasowa

Definicja 5.8 (Zalezno$é czasowa) Mdéwimy, ze stan kontrolny q1 € Q; zalezy od stanu
kontrolnego qo € Q; (g2 # q1), gdzie 1 < i < n, i jest to zalezno$é czasowa (co ozna-

td L ) : : : L
czamy 1 — q2), jezeli stan q1 jest osiggalny ze stanu go i zachodzi co najmniej jeden z
nastepujgcych warunkow:

TD1 istniejg dwie tranzycje t1,ta € out(qz) takie, ze delay(t1) # delay(tz) i dla kazdej
tranzycji t € out(qa), guard(t) # true,

TD2 istniejg co najmniej dwie $ciezki proste m @ w2 z g2 do ¢ takie, ze delay(mi) #
delay(ms) i istnieje $ciezka ze stanu qa do stanu q taka, Ze dla kazdego stanu q # g2
naleigcego do tej Sciezki zachodzi ¥y icri(q,q,) delay(m) = delay(n’) (rys. [ZA).

Zauwazmy, ze jezeli opOznienia na wszystkich $ciezkach prostych z g» do ¢1 sa nieznane
(rowne 1), to nie ma zaleznosci czasowej ¢; od g2 typu TD2. W takiej sytuacji o czasie
w jakim proces znajdzie sie w stanie ¢; decyduja inne czynniki takie jak synchronizacja z
innymi procesami, czy warto§ci zmiennych, bo od nich zalezy moment wykonania tranzycji
pilnych.

Podobnie jak poprzednio piszemy ¢ b1, q2, 7eby zaznaczy¢, ze jest to wariant TD1
relacji zaleznosci czasowej miedzy stanami ¢ i ¢o (czyli q1 LN g2 1 jest speliony waru-
nek TD1). Podobnie dla warunku TD2. Przez (t—d>)* bedziemy oznacza¢ domkniecie

przechodnie relacji (t—d>) .

Przyklad 5.9 Aby zobaczy¢ jakie zaleznosci czasowe wystepuja w procesie Nadawcy prze-
analizujmy tabele ze strony Sciezki, na ktorych opéznienie jest rozne wystepuja tylko
miedzy stanem S2 a S1 oraz miedzy stanem S3 a S1. Dla obywdu par stanéw warunek
TD2 jest spelniony, poniewaz istnieja Sciezki (S2—12—511.53—14—51), do ktorych nie na-
lezg inne stany (wiec ostatnia cze$¢ warunku jest spelniona). Zatem: S1 12921 51 §3.
Natomiast warunek TD1 jest spelniony dla stanu 52, wiec dla kazdy z pozostalych sta-
néw procesu Nadawcy zalezy od stanu S2. Wszystkie zalezno$ci czasowe przedstawiono na

rysunku B7
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Nadawca Qdbi orca

R1

Rysunek 5.7: Zaleznosci czasowe w protokole ABP
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5.1.4 Zalezno$é od synchronizacji

Zauwazmy, ze proces moze pozostawac¢ w stanie gz, jezeli nie jest spelniony zaden z dozoréw
tranzycji wychodzacych z tego stanu (zaleznosé typu CD1), ale takze wtedy, gdy jedna z
tranzycji wychodzacych ze stanu ¢o jest synchroniczna (i inny proces nie moze wykonac
tranzycji o tej samej etykiecie). Wystarczy, aby jedna z tranzycji wychodzacych ze stanu g2
byta synchroniczna, aby proces pozostawal w stanie g2, poniewaz pozostale tranzycje moga
w danej chwili nie by¢ mozliwe do wykonania.

Definicja 5.10 (Zalezno$é od sychronizacji) Powiemy, ze stan q1 € Q; zalezy od stanu
g2 € Qi (92 # q1), gdzie 1 < i < n, i jest to zaleznosé¢ od synchronizacji (co oznaczamy

q1 sd, qz2), jezeli stan q1 jest osiggalny ze stanu g2 i zachodzi nastepujgcy warunek:

SD Jicout(qs) SYnch(t) = true.

Przyklad 5.11 W przykladzie zmieniajacego sie bitu nie ma zaleznosci od synchronizacji,
poniewaz jest on w pelni asynchroniczny, czyli zadna wystepujaca w nim tranzycja nie jest
synchroniczna. Dlatego zaleznosé od synchronizacji pokazemy w synchronicznym protokole
Fischera wzajemnego wykluczania (rozdz. BZZ). W tym przykladzie z kolei w kazdym z
proceséw wszystkie tranzycje sa sychroniczne i kazdy stan jest osiggalny z kazdego innego
stanu, dlatego wszystkie stany danego procesu zaleza od siebie nawzajem.

Zaleznosé stanéw

Niech —% bedzie sumg relacji zaleznosci przeplywu sterowania, synchronizacji i czasowe;j.
Powiemy, ze stan kontrolny ¢; € Q; zalezy od stanu kontrolnego ¢ € Q;, gdzie 1 < i < n (co

oznaczamy qi —= go), jezeli g1 <% go lub g1 % go lub q1 =% go. Przez (L)* bedziemy

) o . .o, d
oznacza¢ domkniecie przechodnie relacji (—).

5.2 Zredukowany program

Do tej pory pokazaliémy jakiego rodzaju zaleznosci wystepuja w programie. W nastep-
nej czesci bedziemy korzystaé¢ z wprowadzonych zaleznosci do ustalenia, ktére fragmenty
programu maja wplyw na prawdziwo$¢ weryfikowanych wlasnosci i przedstawimy metode
redukcji programow w jezyku bazowym. Metoda redukcji zalezy od formuly logicznej wyra-
zajacej wlasnosé, ktorej prawdziwosé chcemy sprawdzié, a doktadniej — od zbioru zmien-
nych zdaniowych, ktore wchodzg w sklad formuly. Punktem wyjSciowym jest ustalenie
poczatkowych zbioréw operacji i stanéw kontrolnych, od ktérych bezposrednio zaleza war-
tosci zmiennych zdaniowych z formuly, czyli tak zwanego kryterium ciecia (ang. slicing
criterion) [Tip95]. Operacje, etykiety i stany kontrolne, od ktérych zaleza (bezposrednio
lub posrednio) wartoséci zmiennych zdaniowych z formutly bedziemy nazywaé istotnymi.
Wszystkie istotne operacje i stany kontrolne beda wchodzi¢ w sktad proceséw zredukowa-
nego programu.
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Zmienne, bufory i stany obserwowane

Przypus$é¢my, ze chcemy sprawdzi¢ prawdziwos$é formuty ¢ dla programu P. Niech PV, C
PV oznacza zbiér zmiennych zdaniowych wystepujacych w formule ¢. Niech states;(PV,,) =
{q € Qi | pi.qg € PV,} bedzie zbiorem obserwowanych standw kontrolnych i-tego procesu,
czyli stanow kontrolnych tego procesu, ktore wystepuja w definicjach zmiennych zdaniowych
formutly . Niech réwniez vars(PV,) = {y € vars(ei) Uvars(ez) | pe; ~ e € PV} U{b €
B | pemptyv) € PV,,} bedzie zbiorem obserwowanych zmiennych i buforéw, czyli zmiennych
i buforéw wystepujacych w wyrazeniach definiujacych zmienne zdaniowe z formuty .

5.2.1 Kryterium ciecia

Definicja 5.12 (Kryterium ciecia) Kryterium ciecia dla programu P = (V,B,{P;|1 <
i <n}), gdzie P; = (id;, Qi, Y, T, T;) i zbioru zmiennych zdaniowych PV, stanowiq: zbidr
operacyji A% C Ops i zbiory standw kontrolnych R? C Q; dla1l < i < n, zdefiniowane
nastepujgco:

o A% ={a € Ops|def(a) N vars(PV,) # 0}
o RY = states;(PV,)

W sktad kryterium ciecia dla operacji wchodza operacje definiujace zmienne i bufory obser-
wowane. Natomiast kryterium ciecia dla stanéw kontrolnych okreslaja stany obserwowane.

Zauwazmy, ze kryterium ciecia zalezy od zbioru zmiennych zdaniowych, a nie od konkret-
nej formuly, co oznacza, ze moze by¢ definiowane tak samo dla wielu formul zbudowanych
ze zmiennych zdaniowych nalezacych do tego zbioru.

Przyklad 5.13 Przypu$émy, ze dla protokolu zmieniajacego sie bitu chcemy sprawdzi¢
prawdziwosé¢ formuly ¢ = AG((p1.s1 A P2.R1 A Dsbit=0) = TPrbit—o) (Opisanej w rozdz.
BZ3). Zgodnie 7 definicja kryterium ciecia, zbiér A° zawiera operacje definiujace zmienne
sbit 1 rbit: sbit := 1 — sbit z tranzycji I5 i rbit := 1 — rbit z tranzycji {11. Natomiast
zbiory RY skladaja sie ze stanéw poczatkowych Nadawcy i Odbiorcy (ktore wystepuja w
definicjach zmiennych zdaniowych formuty ¢): R} = {S1} i RS = {R1}. Natomiast zhi6r
RY (dla procesu Bufora) jest pusty.

5.2.2 Istotne operacje

Algorytm 1 przedstawia sposob obliczania istotnych operacji. Zbiory R;, R} i R} zawieraja
stany kontrolne, zbiory L i L’ — etykiety, a zbiory A, A’ i A” — operacje. Poczatkowo,
w zbiorze R; znajduja sie obserwowane stany procesu i-tego, a zbiory R, sa puste (zbiory
R! sa pomocnicze i stuza do przechowywania wynikoéw czesciowych). Zbior A zawiera na
poczatku operacje definiujgce zmienne i bufory obserwowane, a zbior A’ jest pusty. Zbiory
L i L' sa poczatkowo puste.

W czasie dziatania algorytmu zbiory R} zawieraja zbiory obliczone w poprzednim kroku,
czyli w poprzednim obrocie gtéwnej petli while i stuza do poréwnania z nowo obliczonymi
zbiorami R;. Analogicznie dla zbiorow A i A’, ktore zawieraja operacje istotne obliczone do
tej pory oraz L i L', ktore zawieraja istotne etykiety (synchronizujace) obliczone do tej pory.
W kazdym obrocie petli do zbioréw R; dla kazdego 1 < i < n dodane sa stany, z ktérych
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Algorytm 1 Algorytm obliczania istotnych operacji

1 A=A%L=0; A/ =0; L' =0

2: for i =1 ton do

3 Ri=R}; R =0

4: end for

5. while Jicqq ) (Ri # R))V(A#A)V(L#L') do

6: fori=1tondo

7: R; = R;;

8: R} = R U{q € Q| 3icout(q) label(t) € LV (opers(t) N A#0)};
o Ri=R/'U{geQ|3yerr ¢ (-5)" aks

10:  end for

1: A=A L =1L;

12 A" = AUUL {guards(a) | Jper, @' (~) 0V Frcouq) opers(t) N A £ 0);

138 A=A" U {a€O0ps|wear a (L)% al;

4 L=L UU_ {leT |01 >1 A Jger, Itcout(q) | = label(t)};
15: end while

16: A¥ = A,

wychodza tranzycje z istotng etykieta lub takie, w ktérych wystepuja istotne operacje oraz
te wszystkie stany, od ktoérych zalezg stany obliczone do tej pory (domknigcie przechodnie
relacji zaleznosci stanéw). Podobnie, zbiér operacji zostaje (ewentualnie) powiekszony o
wszystkie dozory tranzycji wychodzacych ze stanéw: od ktoérych zaleza stany nalezace do R;
lub z ktérych wychodza tranzycje posiadajace istotne akcje obliczone do tej pory. Nastepnie
do zbioru A dodajemy te wszystkie operacje, od ktérych zalezg operacje istotne obliczone do
tej pory (domknigcie przechodnie relacji zaleznosci danych). Wreszcie do zbioru L dodajemy
etykiety synchronizujace wychodzace ze stanéw nalezacych do zbioréw R;.

Wykonanie algorytmu koriczy sie, gdy w ostatnim kroku do zadnego ze zbiorow R;, A
ani L nie dodano nowych elementéw. Po zakoriczeniu dzialania zbiér A zawiera wszystkie
istotne operacje programu, a zbiér L — wszystkie etykiety, ktére sa istotne dla dzialtania
programu.

Przyklad 5.14 Prze§ledzmy dzialanie algorytmu 1 na przykladzie protokotu zmieniaja-
cego sie bitu (punkt BZ3). Zauwazmy, ze zbior L bedzie zawsze pusty, poniewaz w protokole
nie wystepuja tranzycje synchroniczne. Poczatkowo zbiér A zawiera operacje sbit := 1—sbit
z tranzycji 15 i rbit := 1 — rbit z tranzycji (11, R = {S1}, RS = {R1} i R} = 0 (kryterium
ciecia).

W pierwszym kroku (w pierwszym obrocie gtéwnej petli) do zbioru R; dodajemy stan

S3 (wiersz 8: jedna z tranzycji wychodzacych z tego stanu zawiera operacje z A) i stan
S2 (wiersz 9: S1 REEN S52), a do zbioru Ry dodajemy stan R2 (wiersz 8: tranzycja [11
wychodzaca z tego stanu zawiera operacje z A). Zbiér Rs nie zmienia sie. Nastepnie

(wiersz 12) do zbioru A dodajemy dozory tranzycji: 11 (S2 cd, S1), 12113 (S1 REEN S2),
14115 (S1 X2 §3), 19 (R2 <% R1), 110 i 11 (tranzycja [11 wychodzaca ze stanu R2

Y

zawiera operacje z A). Teraz kolej na zalezno$é danych (wiersz 13). Do zbioru A dolaczamy
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operacje: csbd := csbd + 1 z tranzycji I1 (zalezy od niej dozor tranzycji I1), get(bsa, sack)
z tranzycji 13 (zalezy od niej dozoér tranzycji l4), cbsa := cbsa — 1 z tranzycji [3 (zalezy od
niej dozoér tranzycji 13), get(brb,rack) z tranzycji 19 (zalezy od niej dozoér tranzycji [10),
cbrd := cbrd — 11 erba := crba+ 1 z tranzycji 19 (zalezy od nich dozor tranzycji 13), itd. W
tym kroku do zbioru A (ze wzlgedu na zaleznosé danych DD3 i DD1 w procesie Bufora)
zostang dodane jeszcze wszystkie pozostalte operacje definiujace bufory: sbb, bsa, brb i rba
oraz zmienne: csbd, csba, cbrd i crba.

W drugim obrocie gléwnej petli do zbioru Rs dodajemy stan B1 (wychodzace z niego
tranzycje maja istotne operacje). Pozostale zbiory stanéw nie zmieniaja sie. Do zbioru
A dodajemy dozory wszystkich tranzycji w procesie Bufora (tranzycje te zawieraja istotne
operacje). W trzecim obrocie petli zawarto$¢ zadnego ze zbioréw R;, A ani L nie ulega
zmianie i algorytm sie koriczy. Jak widzimy operacjami istotnymi sa wszystkie operacje
definiujace bufory: sbb, bsa, brb i rba oraz zmienne: csbd, csba, cbrd i crba oraz sbit, rbit,
bbit, sack i rack. Operacjami nieistotnymi sg wszystkie pozostale operacje, czyli operacje
na zmiennych sdata, rdata i bdata oraz na buforach sbd i brd.

5.2.3 Istotne stany kontrolne

Teraz szukamy stanéw, ktére powinny znalezé sie w zredukowanym procesie, czyli stanéw
istotnych. Niech T = {t € T; | label(t) € LV (opers(t)NA¥) # 0} bedzie zbiorem istotnych
tranzycji (tranzycja jest istotna, jezeli ma istotne operacje w swoim dozorze lub w akcji, a
takze wtedy, gdy jej etykieta jest istotna).
d’ . cd2 td d’ .
Przez ¢ — ¢o oznaczmy, ze ¢ — ¢o lub ¢1 — ¢o, a przez (—)* domkniecie

przechodnie relacji (L)

Algorytm 2 Algorytm obliczania istotnych stanéw

1: for i =1ton do

2 QY = R)U{q € Qi | Jrcin(g) source(t) € RY};

3 QF ={4€Qi| e t €T}

4 Q= QY UQ U{q € Qi | Frcou(g target(t) € QF Aurgent(t)};
5 QP ={0€Qi|Tyeqr @ (-5)" ak;
6 QN =QV UQP U{q € Qi Jicin(g) source(t) € QP};
7 Qf={1€Qi| 3oy a=d'};
8
9

b QF =N U{)}U{q € Qi\ QF | Jicin(q) source(t) € QF};
. end for

Glowna zasada redukcji programu jest nastepujaca: stany, ktorych nie uznamy za istotne
bedziemy “skleja¢” z ich poprzednikami (rekurencyjnie). W stanach, do ktérych “przykle-
imy” inne stany, proces bedzie mogt przebywaé¢ odpowiednio dtuzej. Osiagniemy to przez
odpowiednig modyfikacje dozwolonego opdznienia tranzycji wychodzacych z takich standw.
Opoznienie takich tranzycji bedzie rowne sumie opdznien na $ciezkach sktadajacych sie z
nieistotnych stanéw.

Budowanie zbior6ow stanow istotnych odbywa sie etapami (dla kazdego procesu nieza-
leznie). W algorytmie 2 budujemy kolejno nastepujace zbiory:
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Q? — stanami istotnymi sa oczywidcie stany obserwowane. Dolaczenie nastepnikow
stanéw obserwowanych jest konieczne, poniewaz nie chcemy utozsamié (sklei¢) dwoch
stanéw, z ktérych jeden jest obserwowany, a drugi nie.

e Q# — istotne sa stany, do ktérych wchodza istotne tranzycje. Ponownie, nie mozemy
sklei¢ dwoch standw, jezeli pomiedzy tymi stanami istnieje istotna tranzycja.

e QY — zawiera sume obliczonych do tej pory zbioréw stanéw oraz stany, z ktérych
wychodza tranzycje pilne wchodzace do stanéw nalezacych do Q7. Takich stanéw nie
mozemy skleié¢ z ich poprzednikami, poniewaz nie jest mozliwe podanie op6znienia dla
istotnej tranzycji pilne;j.

e QP — stany, od ktérych zaleza na mocy zaleznosci czasowej lub przeplywu stero-
wania typu CD2 stany obliczone do tej pory (nalezace do Qy) W zredukowanym
programie musza sie znalezé wszystkie istotne “rozgaltezienia” (takze ze wzgledu na
czas). Zauwazmy, ze stany, dla ktorych jest prawdziwy warunek CD1, nie s3 istotne
(istotne sa tylko dozory tranzycji wychodzacych z tych stanow).

e QN — zawiera sume obliczonych do tej pory zbioréw stanéw oraz nastepniki stanéw
z QP, poniewaz chcemy zachowa¢ strukture programu (CD2) oraz dokladny czas
przebywania w stanach, od ktérych zaleza inne stany zgodnie z zaleznoscia czasows.

° QzR — stany, z ktérych s osiaggalne stany z QlN (zbior pomocniczy, w przeciwienstwie
do pozostalych zbioréw nie bedzie zawierat sie w calo$ci w ostatecznym zbiorze stanéw
istotnych).

e QY — suma obliczonych do tej pory zbior6w stanéw, stan poczatkowy oraz stany,
ktére nie naleza do QI i maja poprzedniki w QF (reprezentanci stanéw, z ktorych nie
sa osiagalne inne stany istotne).

Przyklad 5.15 Pokazemy jak budujemy zbiér stanéw istotnych dla procesu Nadawcy w
protokole zmieniajacego sie bitu. Zbior QY sktada sie ze stanu S1 (obserwowanego) i S2
(nastepnika S1). Do zbioru Q4! naleza stany S1, S2, S3 i S4 (tranzycje wchodzace do tych
stanéw sa istotne), a zbior QY jest réwny zbiorowi Qi'. Zbiér QP sktada sie ze stanéw
S21i S3 (zalezy od nich na przyktad stan S1), a QY — ze stanéw S1, S3 i S4 (nastepniki
stanow z QP). Wreszcie QF = Q1 i Qf = {S1, 52, 53, S4}.

Zlozonosé algorytmu

Zbadajmy teraz ztozonosé przedstawionego algorytmu redukcji. Dla dwoch operaciji a; € T;
i ax € Tj czas sprawdzenia, czy miedzy a; a ay istnieje zaleznoéé danych, jest liniowy
wzgledem liczby operacji |A|, stanéw kontrolnych |Q] i tranzycji |T|. Istotnie, warunek
def(az)Nuse(ar) # 01 DD3 sprawdzamy w czasie stalym. Sprawdzenie warunku DD1 jest
liniowe wzgledem liczby operacji. Natomiast warunek DD2 wymaga znalezienia wszystkich
Sciezek pomiedzy danymi dwoma stanami. W tym celu wykorzystujemy algorytm przeszu-
kiwania grafu wgtab (DFS) o zlozonosci O(|Q;| + |T3|) [CLRSOT], gdzie ¢ jest numerem
procesu, do ktérego naleza operacje ap i as.
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W obecnej implementacji zaleznos§é przepltywu sterowania typu CD1 miedzy dwoma
stanami q; i g2 procesu P; obliczamy w nastepujacy sposéb. Przyjmujemy, ze stan g¢; nie
zalezy od stanu go, jezeli (1) istnieje tranzycja t € out(q2) taka, ze guard(t) = true lub (2)
ze stanu g2 wychodza dokladnie dwie tranzycje t1 i t2 takie, ze guard(t1) = —guard(ts2)
(czyli jest to odpowiednik instrukcji if-then-else). W pozostalych przypadkach uznajemy,
ze stan q; zalezy od stanu go. Zbadanie takiego warunku jest realizowane w czasie statym.
Natomiast zalezno$é typu CD2 sprawdzamy w czasie O((|Q;| + |T:])?) (ponownie wykorzy-
stujemy algorytm DFS do sprawdzenia, czy istnieje maksymalna §ciezka ze stanu go, ktora
nie przechodzi przez stan ¢; oraz do sprawdzenia warunku przeciwnego dla wszystkich sta-
néw nalezacych do $ciezek z g2 do ¢1). Koszt zbadania ztozonosci czasowej dla dwoch stanow
jest taki sam jak koszt zbadania zalezno$ci przeplywu sterowania, natomiast sprawdzenie
zalezno$ci od sychronizacji wykonujemy w czasie stalym.

Poczatkowo, dla kazdej operacji a € A obliczamy zbiory vars(a), def(a) i use(a), a
takze macierze osiggalno$ci stanéw kontrolnych dla kazdego z proceséw. Koszt konstrukeji
macierzy dla i-tego procesu jest ograniczony z przez (|Q;|+|T;|) x |@Q;|>. W algorytmie 1, co
najwyzej raz wstawiamy kazda operacje do zbioru A, a wiec dla kazdej operacji co najwyzej
raz sprawdzamy, od ktorych z pozostalych operacji ona zalezy. Podobnie jest dla stanéw
kontrolnych. Zatem taczny koszt badania zaleznosci miedzy operacjami wynosi O((|Q| +
IT| + |A]) x |AJ?), a miedzy stanami O((|Q| + |T])? x |Q]?). Koszt wykonania algorytmu 2
mozemy zaniedbaé, poniewaz wykorzystujemy w nim informacje o zalezno$ciach obliczone w
algorytmie 1. Stad otrzymujemy, ze czas obliczania istotnych operacji i stanow kontrolnych
jest wielomianowy wzgledem }acznej liczby operacji, tranzycji i stanéw kontrolnych.

5.2.4 Zredukowany program
Akcje i dozory zredukowane do operacji istotnych

Dla tranzycji t € T akcje tranzycji zredukowana do istotnych operacji definiujemy jako:
action(t)|a¢ = aras. .. ag,

gdzie a; € opers(action(t))NA?® dla kazdego j = 1,.. .,k przy czym kolejnos¢ wystepowania
operacji a; jest taka sama jak w akcji action(t). Dozér tranzycji zredukowany do istotnych
operacji definiujemy nastepujaco:

CL v
quard(t)] as = guard(t) jezeli opers(guard(t)) €A

true w przeciwnym przypadku.
Sciezki niewidoczne
Powiemy, ze Sciezka qi1t1qats ... qm ze stanu ¢ € @; do stanu g, € Q; jest niewidoczna,
jezelim > 21¢; € Q;\ Q7 dlakazdego 1 < j<m—1lubm =21i¢g € Q;\QF, czyli
wszystkie stany nalezace do niewidocznej §ciezki sg nieistotne i co najmniej jeden stan rézny
od q; i g, nalezy do §ciezki lub §ciezka sktada sie z jednej tranzycji, ktorej stan docelowy
jest nieistotny. Przez ¢ == ¢, oznaczamy, ze istnieje niewidoczna §ciezka ze stanu q; do
stanu @q,.
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Wtlasnoéé 5.16 Niech q,q' € QY. Jezeli q 2 4, to dla kazdego stanu q" nalezgcego do
(II(q,q")) \ {¢'} kazda maksymalna Sciezka z ¢ przechodzi przez ¢'. Ponadto, jezeli dla

stanu q € QY istnieje stan ¢’ € QY taki, ze q iy q', to jest on doktadnie jeden.
Dowod:

W algorytmie 2 (wiersz 6) do zbioru stanéw istotnych dodajemy wszystkie nastepniki
stan6éw, od ktérych zaleza zgodnie z warunkiem CD2 inne stany istotne. Zauwazmy, ze
skoro ze stanu ¢ istnieje niewidoczna $ciezka do stanu ¢’ dla ¢,¢' € QY, to do tej $ciezki
nalezy co najmniej jeden stan nieistotny. Zatem co najmniej jeden nastepnik ¢ jest nie-
istotny, 7z czego wynika, ze nie ma zaleznosci typu CD2 miedzy zadnym stanem istotnym,

a stanem q. W szczegolnosci nieprawda, ze ¢ cd2, q.- Wobec tego co najmniej jeden z
warunkoéw definicji zaleznosci CD2 nie jest spelniony dla stanéw ¢’ i g, a wiec zachodzi:
(1) kazda maksymalna $ciezka z ¢ przechodzi przez ¢’ lub (2) nie istnieje Sciezka 7 z ¢ do
q' taka, ze kazda maksymalna $ciezka z kazdego stanu nalezacego do Sciezki m przechodzi
przez stan ¢'.

Phs ’.\/\117 o J:f\ ~
o e e
q q B a

Przypusémy, ze zachodzi warunek (2). Zatem na kazdej $ciezce z ¢ do ¢’ istnieje stan, z
ktérego istnieje maksymalna $ciezka nie przechodzaca przez ¢’. Na mocy zalozenia istnieje
niewidoczna $ciezka w z ¢ do ¢’. Wobec tego istnieje stan ¢” nalezacy do Sciezki 7 (skoro ¢”
nalezy do niewidocznej $ciezki, to nie jest istotny), z ktorego istnieje maksymalna Sciezka
nie przechodzaca przez ¢'. Jezeli na §ciezce m jest wiecej stanéw spelniajacych powyzszy
warunek, to niech ¢” bedzie stanem “najblizszym” ¢, czyli takim, z ktérego istnieje $ciezka
7’ do stanu ¢’ taka, ze kazda maksymalna $ciezka z kazdego stanu nalezacego do $ciezki 7/
przechodzi przez stan ¢'. Zauwazmy jednak, ze na mocy warunku CD2 stan ¢’ zalezy od
stanu ¢”, co jest sprzeczne z tym, ze ¢’ jest nieistotny.

Skoro warunek (2) nie jest spelniony, to zachodzi warunek (1), czyli kazda maksymalna
§ciezka z q przechodzi przez q'. Niech ¢” bedzie dowolnym stanem nalezacym do dowolnej
S ’ . "o .. . . . . ; cd2
Sciezki z ¢ do ¢'. Z tego, ze ¢” jest nieistotny otrzymujemy, ze nieprawda, ze ¢ — ¢”,
7 czego jak wlagnie pokazaliSmy wynika, ze kazda maksymalna §ciezka z ¢ przechodzi
przez q'.

Przypusémy teraz, ze dla stanu g € QY istnieja dwa stany ¢1,¢2 € QY takie, ze g1 # g,
1= qiq= q.

=0 9,
-7 ’ A
- \
| S b
aq el N Y
S

q2
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Jezeli tak, to zgodnie z powyzszym kazda maksymalna $ciezka z ¢ przechodzi przez q;
i jednoczesnie kazda maksymalna $ciezka z q przechodzi przez ¢s. Po za tym, skoro q1,qs €
Q7. to ¢1 nie nalezy do niewidocznej sciezki z ¢ do g2 1 symetrycznie, g» nie nalezy do
niewidocznej $ciezki z ¢ do ¢q1. Wobec tego istnieje cykl zawierajacy stany ¢i i g2, do
ktorego nie nalezy stan gq. Obydwa stany ¢ i g2 sa stanami wejSciowymi tego cyklu. Na
mocy wtasno$ci otrzymujemy sprzecznos$é z tym, ze program jest strukturalny (def.

B2). O

Opodznienie dla zbioru $ciezek

Opdznienie dla zbioru $ciezek ze stanu g do stanu ¢’ definiujemy nastepujaco:
delay(I1(g, ")) = {dy,d2), gdzie:

o di = mingcr(q,q) (lower_bound(r)),
o dy = matrcri(q,q) (upper_bound(r)),

7(” jezeli dla wszystkich 7 € II(q, ¢') takich, ze lower bound(w) = dy,
o (= lower bound _sign(w) =7 (7,
"[” w przeciwnym przypadku.

7Y jezeli dla wszystkich 7 € TI(q, ¢') takich, ze upper bound(7) = da,
o )= upper_bound _sign(w) =7)”,
”]”  w przeciwnym przypadku.

Wtlasnos$é 5.17 Niech q,q' € QF. Jezeli q I q, to delay(I1(q,q")) = delay(w) dla
dowolnej Sciezki m € TI(q, ¢').

Dowadd:

W algorytmie 2 (wiersz 6) do zbioru stanéw istotnych dodajemy réwniez wszystkie nastep-
niki stanéw, od ktorych zaleza zgodnie z zaleznoscia czasowa inne stany istotne. Skoro ze
stanu ¢ istnieje niewidoczna Sciezka do stanu ¢’ dla ¢,¢' € QY, to do tej Sciezki nalezy co
najmniej jeden stan nieistotny. Zatem co najmniej jeden nastepnik ¢ jest nieistotny, z czego
wynika, ze nie ma zalezno$ci czasowej miedzy zadnym stanem istotnym, a stanem q. W

szczegoOlnodci nieprawda, ze ¢’ RLEN q. Wobec tego co najmniej jeden z warunkoéw definicji
zaleznogci TD2 nie jest spelniony dla stanéw ¢’ i ¢, a wiec: (1) opdZnienia na wszystkich
§ciezkach ze stanu ¢ do ¢’ sa rowne lub (2) nie istnieje Sciezka z ¢ do ¢’ taka, ze dla kazdego
stanu ¢" # ¢ nalezacego do tej $ciezki zachodzi Y r/cri(gr ¢y delay(m) = delay(n’).

LU
o . L ;\‘4.
. d a

Przypusémy, ze zachodzi warunek (2). Zatem na kazdej $ciezce z ¢ do ¢ istnieje stan ¢”
taki, ze istnieja dwie Sciezki 7 i 7’ z ¢” do ¢ takie, ze delay(w) # delay(n’). Na mocy
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zalozenia istnieje niewidoczna §ciezka z g do ¢’. Wobec tego istnieje stan ¢” nalezacy do tej
§ciezki spelniajacy powyzszy warunek. Jezeli na niewidocznej $ciezce z g do ¢’ jest wiecej
stanow spelniajacych ten warunek, to niech ¢” bedzie stanem “najblizszym” ¢'. Zauwazmy
jednak, ze na mocy warunku TD2 stan ¢’ zalezy od stanu ¢, co jest sprzeczne z tym, ze
q" jest nieistotny.
Skoro warunek (2) nie jest spelniony, to zachodzi warunek (1), co nalezato pokazac.
O

Wilasnos$é 5.18 Jezeli q,q' € Q7 iq LY q', to opdznienie delay(Il(q,q")) jest znane.

Dowdéd:
Przypomnijmy, ze wartoéci op6znienia na $ciezce nie sg znane tylko wtedy, gdy do Sciezki
nalezy pilna tranzycja t, dla ktorej nie jest spelniony co najmniej jeden z warunkéw:

(1) (\/t’eout(source(t)) guard(t’)) = true
(2) Yo cout(sourcet)) (synch(t') = false N (urgent(t') = true Vv delay(t’) = [0,0]))

Zgodnie z algorytmem 2 (wiersz 4) wszystkie stany, z ktorych wychodza tranzycje pilne
wchodzace do stanéw istotnych sa dodane do zbioru stanéw istotnych. Zatem nie istnieje
niewidoczna $ciezka, ktorej ostatnia tranzycja jest pilna.

Pokazemy nie wprost, ze dla kazdej tranzycji pilnej t € trans(Il(q,¢")) \ in(q’) warunki
(1)1 (2) sa spelnione. Przypu$émy przeciwnie, ze istnieje pilna tranzycja ¢, ktorej opdznienie
nie jest znane. Powiedzmy, ze nie jest spelniony warunek (1). Niech ¢” bedzie stanem
zrodtowym tranzycji . Skoro t nalezy do niewidocznej §ciezki i nie jest jej ostatnia tranzycja,
wiec dozér tranzyji ¢t nie jest istotny, a zatem nie ma zaleznosci typu CD1 zadnego stanu
istotnego od stanu ¢”, co jest sprzeczne z tym, ze nie jest spelniony warunek (1).

Przypus$émy z kolei, ze nie jest spelniony warunek (2). Z konstrukcji zbioru stanow
istotnych (wiersz 3) wynika, 7ze zadna 7z tranzycji nalezacych do trans(Il(q, ¢')) \ in(¢’) nie
jest synchroniczna. Skoro warunek (2) nie jest spelniony, to istnieje tranzycja t’' € out(q”),
ktora nie jest pilna i ktorej opoznienie jest rozne od [0, 0].

Nastepnie, z wlasno§ci BLT8 otrzymujemy, ze kazda maksymalna $ciezka z ¢” przechodzi
przez ¢’ oraz (jezeli ¢ = ¢, to z wlasnosci BT a jezeli ¢ # ¢, to z warunku TD2) ze
wszystkie §ciezki z ¢ do ¢’ maja réwne opoznienia, a poniewaz przyjeliSmy, ze tranzycja
t ma nieznane opé7nienie, to w takim razie na wszystkich Sciezkach z target(t’) do ¢
opéznienie jest nieznane. Powtarzajac cale rozumowanie dla kolejnych tranzycji na $ciezce
z ¢" do ¢’ otrzymujemy w koricu, ze istnieje tranzycja wchodzaca do stanu ¢’, ktora nie jest
pilna i jej opoOZnienie jest rézne od [0,0]. W takim razie istnieje Sciezka z ¢ do ¢’ na ktorej
zadna tranzycja nie jest pilna, a wiec opdznienie tej §ciezki jest znane, a wiec dochodzimy
do sprzecznosci. a
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Definicja 5.19 (Zredukowany proces) Dla procesu P; = (id;, Q:,qP, T, T;), gdzie 1 <
i < n, i zbioru zmiennych zdaniowych PV, zredukowany proces P/ = (id;, ;,qz-O/,F;,Ti')
budujemy w nastepujgcy sposdb:

J

1. id; =id;,

2. Q= Qf
A

3. ¢} =q,

4. Dla kazdej pary standw q € Q7 NQE i ¢ € QY mamy dwa przypadki:

(a) jezeli q 28 o to dla kazdej tranzycji t € in(q') takiej, ze t € T, a jezeli

nie

ma takiej tranzycji, to dla jednej, dowolnie wybranej tranzycji t € in(q)

konstruujemy tranzycje t' € T} w nastepujgcy sposob:

source(t') = q,

target(t') = ¢,

guard(t') = guard(t)|ae,
action(t') = action(t)| a»,
delay(t') = delay(11(q,q")),
urgent(t') = false,
label(t") = label(t).

(b) jezeli ¢' jest nastepnikiem stanu q, to dla kazdej tranzycji t € out(q) N in(q")
konstruujemy tranzycje t' € T] w nastepujgcy sposob:

5. T =,

source(t') = q,

target(t') = ¢,

guard(t') = guard(t)|ae,
action(t') = action(t)| a»,
delay(t') = delay(t),
urgent(t') = urgent(t),
label(t") = label(t).

T label(t').

Powyzsza definicja jest poprawna (op6Znienie kazdej tranzycji jest dobrze zdefiniowane)
na mocy wtasnosci W sklad zredukowanego programu wchodza te i tylko te zmienne
i bufory z oryginalnego programu, ktére wystepuja w istotnych operacjach.

Definicja 5.20 (Zredukowany program) Dla strukturalnego programu P = (V, B, {F; |
1 <i < n}), wartosciowania poczgthowego v° : VU B — Q i zbioru zmiennych zdaniowych
PV, konstruujemy zredukownany program P’ = (V', B’ {P/|1 < i < n}) i wartosciowanie

poczgtkowe 00’

LV =vnU

:V'UB' — Q w nastepujgcy sposdb:

ac A vars(a),
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2. B' = BNU,cas vars(a),

3. P! jest zredukowanym procesem P;,
I
4. UO :UO|(V/U31).

Przyklad 5.21 W zredukownanym programie zmieniajacego sie¢ bitu (rys. EH) zbiory
stan6éw poszczegdlnych proceséw zawieraja wylacznie stany istotne. W procesie Nadawcy
tranzycje ze stanu S1 do stanu S2 budujemy zgodnie z konstrukcja opisana w punkcie
(b) def. BT dla tranzycji [1. Podobnie dla stanéw: S2 i S1 (tranzycja [2), S2 i S3
(tranzycja 13), S3 1 S1 (tranzycja 14), S3 1 S1 (tranzycja [5). Natomiast ze stanu S4 do
stanu S1 istnieje niewidoczna §ciezka. Dlatego tranzycje ¢’ miedzy tymi stanami budujemy
jak opisano w punkcie (a) def. BEId dla tranzycji I8 (dozor tranzycji t' jest rowny true,
akcja jest pustym ciggiem operacji, atrybut pilnosci nie jest ustawiony, etykieta jest I8, a
opoOZnienie jest rowne opo6Znieniu na $ciezkach ze stanu S4 do stanu S1, czyli [L,U + D)).
Struktura proceséw (czyli stany i tranzycje miedzy nimi) Odbiorcy i Bufora nie zmienia
sie. Wszystkie tranzycje w zredukowanym programie zawieraja tylko istotne operacje, czyli
nie zawieraja operacji na na zmiennych sdata, rdata i bdata, ani na buforach sbd i brd.
Zbior zmiennych zredukowanego programu V' jest rowny V' \ {sdata, rdata, bdata}, a zbiér
buforéw B’ = B\ {sbd, brd}.

5.3 Poprawnosé

Niech PV, bedzie zbiorem zmiennych zdaniowych pewnej formuly logicznej . Niech
P = (V,B,{P;i|1 <i<n}),gdzie P, = (id;, Q:,q), T, T;), bedzie dowolnym strukturalnym
programem, a v° : VU B — Q — poczatkowym warto§ciowaniem zmiennych i buforéw.
Niech P’ = (V/, B/, {P] |1 <i < n}), gdzie P| = (id}, Q",q?", T}, T}), bedzie zredukowanym
programem a v*’ : V' UB’' — Q — warto$ciowaniem poczatkowym, skonstruowanymi zgod-
nie z definicja dla programu P i zbioru zmiennych zdaniowych PV,. Ponadto, niech
78 = (5,81, —) i 7Y = (S’,SOI,I", —') beda etykietowanymi systemami tranzycyj-
nymi odpowiednio dla programu P i wartoéciowania poczatkowego v° oraz dla programu
P’ i warto$ciowania poczatkowego v?’ oraz niech Vi V' beda funkcjami wartosciujacymi
takimi, ze V : 7S — 2PV i V' . TS' — 2FPVe,

Przedstawimy teraz gléwne twierdzenie rozdzialu méwiace o tym, ze dana wlasnosé
wyrazona jako formuta logiki CTL* ¢ jest prawdziwa dla programu P wtedy i tylko wtedy,

gdy jest prawdziwa dla zredukowanego programu P’.

Twierdzenie 5.22 Niech ¢ bedzie formutq CTL” y nad zbiorem zmiennych zdaniowych
PV,. Niech M = (T5,V) i M’ = (TS',V’) bedq dwoma modelami. Wtedy zachodzi:

M, L Epe M, Y .

Aby udowodni¢ powyzsze twierdzenie zdefiniujemy relacje =,, miedzy stanami systemoéw
TS i TS’ oraz wprowadzimy pomocnicze wtasnosci i lematy.

91



Nadawca

>

11:
(cshd<M)
12: urgent
chsa=0) put(sbb,sbit);
[T.T] csbd:=csbd+1;

S2
13:

(cbsa<>0)
urgent
get(bsa,sack);
17:
(sack<>shi
urgent

=)
15:

(sack=sbit)
urgent
shit:=1-sbit;

cbsa:=cbsa-1;

B={sbb,bsa,brb,rba}
V={cshd,cbsa,cbrd,crba,
shit,sack,
rbit,rack,
bbit}

Qdbi or ca

>,

urgent

(cbrd>0)and(crba<M)

19:

110: get(brb,rack);
(rack<>rbit) cbrd:=cbrd-1;
urgent put(rba,rack);
crba:=crba+1;
111:
(rack=rbit)
18: urgent
[L,U+D) rbit:=1-rbit;
Buf or
112:
(cshd<>0)and(cbrd<M) 113:
urgent (csbd<>0)
get(sbb,bbit); urgent
cshd:=csbd-1; get(sbb,bbit);
put(brb, bbit); Q csbd:=cshd-1;
cbrd:=cbrd+1; @
114: 115:
(crba<>0)and(chsa<M) (crba<>0)
urgent urgent
get(rba,bbit); get(rba,bbit);
crba:=crba-1; crba:=crba-1;

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

Rysunek 5.8: Zredukowany protokot ABP
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Definicja 5.23 (Relacja =,,) Niech =,, C S x 5’ bedzie relacjq takq, Ze dla pary standw

s = (q1,...,qn,v, ) € S48 =(q1,...,q,,V, 1) € S, zachodzi s =p, s’ wtedy i tylko
wtedy, gdy sq spelnione nastepujgce warunksi:

1. dla kazdego 1 < i <mn, jezeli ¢; € Q}, to ¢; = q;, a w przeciwnym przypadku g, iy Qi s
2. UI = 'U|V’UB’;
3. 1(q)) = u(ql) dla kazdego 1 < i < n.

Stany s € 7S i s’ € TS’ sy ze sobg w relacji, jezeli sg spelione odpowiednie warunki
dotyczace standéw kontrolnych wszystkich procesow, wartosci zmiennych i buforéw, a takze
wartosci opdznienn w stanach kontrolnych. Po pierwsze, dla kazdego 1 < ¢ < n, jezeli stan
kontrolny ¢; w stanie s jest istotny, to musi zachodzi¢ ¢; = ¢}. Jezeli stan ¢; nie jest istotny,
to ze stanu ¢, musi istnie¢ niewidoczna $ciezka do stanu g;. Nastepnie, wszystkie istotne
zmienne i bufory programu P w stanie s maja takie same wartosci jak w stanie s’. Trzeci
warunek dotyczy opoznienia w stanach kontrolnych: opdznienie p(g;) w stanie s jest rowne
opéznieniu y/(¢;) w stanie s'.

Wtiasno$é 5.24 Niech t € T bedzie dowolng tranzycjq programu P, vy,v; € QVYE vy, v} €
QV'YE vl = J(v1,action(t)) oraz vh = J(v2,action(t)|ar). Jezeli va = vi|(vrupry, to

! !
Vg = ”1|(V'UB')-

Dowdéd:

Zgodnie z definicja akcji zredukowanej do istotnych operacji wszystkie operacje z akcji
tranzycji ¢ na zmiennych ze zbioru V' i buforach ze zbioru B’ wchodza w sktad zredukowane;j
akeji tranzycji t i ich kolejno$¢ jest taka sama w obydwu akcjach. Skoro vy = v1|vrupr), to
po wykonaniu takiej samej sekwencji operacji vy = v |(v/up)- O

Wlasnosé 5.25 Dla kazdej pary stanéw s = (q1, ..., qn, v, p0) € Sis’ = (ql,...,q,, v, ') €
S’ takich, ze s =p, s’ i dla kazdego 1 < i < n zachodzi:

¢ € Q; \ QF wtedy i tylko wtedy, gdy ¢} € Q) \ QF.

Dowdéd:

(=) Przypuéémy, ze ¢; € Q; \ QF i ¢/ € Q' N QF (¢/ € Q) poniewaz w zredukowanym
programie wszystkie stany sa istotne). Wtedy ¢; # ¢}, a zatem z punktu 1 definicji relacji
=, zachodzi ¢/ =% ¢;. Zgodnie z algorytmem obliczania stan6éw istotnych (algorytm 2,
wiersz 8) do zbioru @} naleza wszystkie stany z Q; \ QF, ktore maja poprzedniki w QF, czyli
nie istnieje niewidoczna $ciezka ze stanu ¢, € QN QEF do ¢; € Q; \ QF, co jest sprzeczne z
zalozeniem.
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(<) Przypusémy, ze ¢; € QF i ¢/ € Q' \ QF. Wtedy réwniez ¢; # ¢/, a zatem z punktu 1
definicji relacji =, zachodzi ¢} 22 ¢i. Z def. BT9 wynika jednak, ze w zredukowanym pro-
cesie nie ma tranzycji wychodzacych ze stanéw nalezacych do Q% \ QE, czyli nie ma $ciezek
do zadnych stanéw, a w szczegolnosci do ¢;, czyli ponownie dochodzimy do sprzecznosci.

O
Fakt 5.26 Jezeli s =, s, to V(s) = V'(¢).

Dowadd:

Niech s = (q1,...,qn,v, ) € S, 8" = (q1,...,q,,v', 1)) € §'1s =,, s’. Przypomnijmy,
ze stany moga by¢ etykietowane trzema rodzajami zdafi: pe,~e,, Pemptyp) 1 Pig, gdzie
e1,es € Expr(V), b € B, q € Q; dla pewnego 1 < i < n. Z definicji kryterium ciecia
(def. EI2) i z punktow 1 i 2 defnicji zredukowanego programu (def. BE20) otrzymujemy
vars(PV,) C V'U B’. Nastepnie, skoro s =, s, wiec zachodzi v' = v|upy. Wobec
powyzszych otrzymujemy: v(e; ~ e2) = v'(e; ~ ez) i v(b) = v'(b), a zatem pe, ~ ¢, € V(5)
wtedy i tylko wtedy, gdy pe, ~e, € V'(8') 0raz pempryy € V(s) wtedy i tylko wtedy,
gdy Pemptyr) € V'(s'). Musimy jeszcze pokazac, ze p;q € V(s) wtedy i tylko wtedy, gdy
Di.qg € V'(s'), czyli ze ¢; = g wtedy i tylko wtedy, gdy ¢} = ¢. Zgodnie z definicja kryterium
ciecia (def. ET) ¢ € states(PV,) C Q}. Dla kazdego stanu ¢;, gdzie 1 < i < n rozwazmy
dwa przypadki: ¢; € Q)i ¢ € Q;\ Q}. Z def. BEZ3 dla ¢; € Q) mamy ¢; = ¢}, a zatem ¢; = ¢
wtedy i tylko wtedy, gdy ¢/ = ¢. Natomiast dla ¢; € Q; \ Q; mamy ¢/ =% ¢;. Zauwazmy, ze
gdyby ¢; byl stanem obserwowanym, to zgodnie z algorytmem 2 (wiersz 2) nalezatby do @,
z zatem ¢; nie jest obserwowany, czyli na pewno ¢; # ¢q. Przypusémy, ze ¢} = q. Zgodnie z
algorytmem 2 (wiersz 2) do zbioru @} naleza wszystkie nastepniki stanéw obserwowanych,
wiec nie istnieje niewidoczna $ciezka ze stanu ¢} do stanu g;, co jest sprzeczne z zatozeniem.
A zatem ¢, # q. Widzimy wiec, ze w obywdwu przypadkach ¢; = g wtedy i tylko wtedy,
gdy ¢} = g, co konczy dowod. O

Odpowiadajace sobie tranzycje

Powiemy, ze tranzycjet € T; it' € T}, gdzie 1 < i < n, odpowiadajg sobie, jezeli target(t') =
target(t), guard(t') = guard(t)|a, action(t') = action(t)|a+ i zachodzi jeden z dwéch
przypadkow:

1. source(t') = source(t), delay(t') = delay(t) i urgent(t') = urgent(t) lub

2. source(t') oy source(t), delay(t') = delay(Il(source(t'), target(t'))) i urgent(t’) =
false.

Wilasno§é 5.27 Dla kazdego stanu q € Q}, gdzie 1 < i < n, i dla kazdej tranzycji t €
in(q) C T; istnieje odpowiadajaca jej tranzycja t' € in(q) C T!. I odwrotnie, dla kazdego
stanu ¢ € Q) i dla kazdej tranzycji t' € in(q’) C T} istnieje odpowiadajgca jej tranzycja
t €in(q) CT;.

Dowadd:
Wynika natychmiast z konstrukeji zredukowanego procesu (def. E19). O
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Odpowiadajace sobie wykonania

Powiemy, ze Sciezka o w TS odpowiada Sciezce o’ w TS’, jezeli istnieje podziat By, Bo, ...
§ciezki o i podzial By, By, ... Sciezki o' taki, ze dla kazdego j > 1, B; i B} sa skoriczone
i niepuste oraz kazdy stan z B; jest w relacji =, z kazdym stanem z B}.

Lemat 5.28 Jezeli s =2, s', to dla kazdej Sciezki o w TS ze stanu s, istnieje odpowiadajgca
jej Sciezka o' w TS’ ze stanu s'.

Dowod:
Niech o bedzie Sciezka w TS ze stanu s i niech s =), sH. Pokazemy przez konstrukcje,
ze ze stanu s’ istnieje §ciezka o’ w TS’ odpowiadajaca o. Konstrukcja jest indukeyjna.

L. . A A Ak—1 L e e .

Zalozmy, ze dla prefiksu s; —— sy =2 .- == s §ciezki ¢ i mamy zbudowany prefiks
) s Nev o . .

sh =5 sh =5 o = s], Sciezki o’ taki, ze 51 = s, s} = s’ i sp ¥, s) oraz podzialy o

i o’ na odpowiadajgce sobie bloki. Zal6zmy takze, ze stan s, nalezy do bloku B,,, a stan

s; nalezy do odpowiadajacego mu bloku Bj,. Niech s 2, Sk+1. Mamy dwa przypadki
pokazane na rys. Linia przerywana laczaca dwa stany oznacza, 7e sg one w relacji =,,.
Linia ciagta ze strzalka oznacza tranzycje, a linia przerywana ze strzatka oznacza $ciezke.

Przypadek 1. s;;1 nalezy do tego samego bloku co s, czyli do bloku B,,. Pokazemy, 7e
Sk41 Zpp 8]
Przypadek 2. si4; nalezy do nowego bloku B,,+1. W tym przypadku pokazemy, ze ist-

. ;. . e e N,
nieja: stan s;,, i tranzycja o etykiecie \; takie, ze s; — 57,1 i Sg41 =pp 57, Stan
/ ; /
8141 nalezy do nowego bloku By, ;.

przypadek 1 przypadek 2
Bn Bn Bme1
e e e ® @
K] R TSk ke
. 5 . NS
B B B+t

Rysunek 5.9: Glowne przypadki w dowodzie lematu

Zasada konstrukcji jest nastepujaca. Stan sxi1 nalezy do tego samego bloku co stan sg
i stan systemu 7S nie zmienia si¢ (przypadek 1) wtedy i tylko wtedy, gdy docelowymi

2Przyjmiemy zasade, ze oznaczenia z primem (’) odnosza si¢ do systemu zredukowanego, a bez primu
— do oryginalnego.
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Rysunek 5.10: Stany kontrolne i-tego procesu w przypadkach 2(a) i 2(b) lematu

stanami kontrolnymi wykonywanych tranzycji akcyjnych o etykiecie Ay sa stany nieistotned.
Dla wszystkich pozostatych tranzycji akcyjnych i dla wszystkich tranzycji czasowych stan
Sk+1 nalezy do nowego bloku (przypadek 2).

Niech sy = (¢f, ..., ¢k, vk, uk) € S, s) = (@',...,¢" v, ") € & dla dowolnego k.l €
IN. Rozwazmy obydwa przypadki.

Przypadek 1. Niech t¥ € T; dla kazdego i € T'(\x) bedzie tranzycja wykonywana przez
i-ty proces i niech target(tF) € Q; \ Q. Pokazemy, 7e sy11 =, s). Z punktu 1 definicji

relacji =, (def. E2Z3)), wiemy ze dla 1 < ¢ < n zachodzi qf/ = ¢ lub qf/ iy q¥, a zatem
skoro dla kazdego i € T'(\g) istnieje tranzycja z ¢F do "™ i ¢f™! € Q;\ Q/, to gl 28 gt

3 K2 K3
(mozemy przedtuzy¢ niewidoczng Sciezke o jedng tranzycje). Punkt 1 definicji relacji =,,
jest zatem spelniony dla sj41 1 .

Zauwazmy, ze jezeli target(tk) € Q;\ Q! to z algorytmu 2 (wiersz 3) wynika, ze opers(t¥)
NA¥ = ). Zatem, vars(tf) N (V' U B’) = 0, czyli akcja tranzycji t* nie zmienia zmiennych
z V' ani buforow z B'. Dlatego v*!|vupy = v¥|vupy = v!', czyli warunek 2 definicji
relacji =, jest spelniony dla stanéw sg41 i sj.

Aby wykazaé, ze punkt 3 definicji relacji 22, jest spelniony, czyli ze 1/(¢!) = u(q!)
dla 1 < i < n wystarczy zauwazy¢, ze u(q) dla dowolnego ¢ zmienia sie tylko w wyniku
wykonania tranzycji czasowe] (zwieksza swoja wartos¢) lub wtedy, gdy proces wchodzi do
stanu kontrolnego ¢ (ustawienie na 0). W analizowanej sytuacji przyjeliSmy, ze stanem
docelowym tranzycji akcyjnej o etykiecie Ay jest stan nieistotny. Skoro stan qﬁl jest istotny,
to op6Znienie w tym stanie nie ulega zmianie, czyli 1 (¢!) = p*(¢"). Zatem prawdziwosé

warunku 3 definicji relacji &p, dla siy1 i s wynika z prawdziwosci tego warunku dla s
E
is).

1

Przypadek 2. Rozwazmy dwa rodzaje tranzycji — akcyjna i czasowa.

1. A\ € T, czyli jeden lub wiele proceséw programu P wykonuje tranzycje akcyjng. Niech
tF € T; dla kazdego i € I'(\;) beda wykonywanymi tranzycjami i niech target(t¥) €
Q;. Dla kazdego i € I'(A\;) zachodzi jeden z dwoch przypadkow (rys. BT, stany
zaznaczone kolorem bialym sa nieistotne):

3Tranzycje, ktorej stan docelowy jest nieistotny, nazwiemy niewidoczng.
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(a) Jezeli ¢F € Q' NQE, to z konstrukeji zredukowanego procesu (def. EId) wynika,
ze istnieje tranzycja t; € T/ odpowiadajaca tranzycji t; taka, ze source(t)) =
source(tF) = ¢F, delay(t}) = delay(t¥) i urgent(t)) = urgent(t¥). Pokazemy, ze
tranzycja t; jest gotowa do wykonania przez proces i w stanie s;.

Skoro tranzycja t¥ jest mozliwa do wykonania w stanie sj, wiec zachodzi ¢¥ =
source(tF) i B(guard(tF),v*) = tt. Poniewaz z zalozenia indukcyjnego sj /%pp
s)igf e Ql, wiec z punkltu 1 definicji relacji 2, otrzymujemy ¢F = ¢!, a
wiec source(t;) = ¢F = ¢/'. Poza tym skoro guard(t;) = guard(tF)|as, wiec
mamy dwa przypadki: albo guard(t)) = guard(tf), albo guard(t.) = true. Z
punktu 2 definicji relacji =,, wiemy, ze o = ’Uk|(V/UB/). A zatem poniewaz
vars(guard(t))) € (V' U B'), to B(guard(t,),v") = tt, a wiec tranzycja t, jest
mozliwa do wykonania w stanie s’. Z punktu 3 definicji relacji =,, wynika, ze

! ! I . . I ! !

pH(gl) = pt(ql). Zachodzi wiec ' (¢)) = pF(q) = pF(q}) € delay(t}) =
delay(t}), czyli tranzycja t; jest gotowa do wykonania w stanie s.

(b) Jezeli ¢* € QF\ @, to z zalozenia indukeyjnego otrzymujemy ¢! 2% gk, Z
konstrukeji zredukowanego procesu (def. IE:IQ])Ivvynika, 7e istnieje tranzycja ¢t} €
T! odpowiadajaca t¥ taka, 7e source(t;) = ¢! i delay(t}) = delay(I1(¢., ¢*™))

i
i urgent(t;) = false. Dowod tego, ze tranzycja t; jest mozliwa do wykonania
przez proces ¢ w stanie s jest taki sam jak w poprzednim punkcie.

Musimy jeszcze pokazac, ze tranzycja t; jest gotowa do wykonania w stanie s,
czyli p’ € delay(t])) = delay(I1(q qFthy).

Zauwazmy, ze opoznienie 1*(q!’) jest zerowane kiedy i-ty proces wchodzi do
stanu kontrolnego qﬁl, dlatego odzwierciedla czas jaki mingl od momentu kiedy

proces wszedl do stanu qﬁl (czyli taczny czas przebywania w stanach kontrolnych

k+1

nalezacych do $ciezki ze stanu qél do stanu ¢ z wylaczeniem tego ostatniego).

7
Jezeli lower_bound_sign(ﬂ(qﬁl, ¢t =71, to

lower _bound(t}) = Zower_bound(ﬂ(qf/, gkt < uk(qfl),

a jezeli lower_bound_sign(ﬂ(qfl, ¢t =77, to

lower _bound(t)) = lower_bound(ﬂ(qf/, ) < uk(qf/). Opoznienie uk(qél)
k41
1

jest nie dtuzszel niz upper_bound(ﬂ(qf/, q; ")) = upper_bound(t;). Z zalozenia

indukcyjnego ul/(qﬁl) = uk(qﬁl). A zatem lower bound(t)) < u*(ql) = ul/(qﬁl)

i 1t (q)") = p* (V') < upper _bound(t}), czyli " € delay(t;).

Zauwazmy, ze w rozwazanym przypadku stan ¢¥ nie moze naleze¢ do Q. \ QF, po-
niewaz zgodnie z algorytmem obliczania stanéw istotnych stany docelowe tranzycji
wychodzacych ze stanéw nalezacych do Q% \ QF nie sa istotne.

Pokazemy teraz, ze spi1 =pp 8,1
W obywdu przypadkach wymienionych wyzej po wykonaniu tranzycji ¢ zachodzi

qﬁ“l = ¢Ft! a zatem dla kazdego i € T'(\y) jest spelniony warunek 1 definicji relacji

4W dalszej czesci dowodu dla uproszczenia bedziemy rozwaza¢ wylacznie nieréwno$é nieostra. W przy-
padku nieréwnodci ostrej dowod przebiega w analogiczny sposob.
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~ . Zauwazmy takze, ze !t (g') = 01 pFH(gltY) = (") = 0, a wiec
warunek 3 definicji relacji =, jest spelniony dla kazdego i € T'(\g).

Stany kontrolne i opdznienia w stanach kontrolnych proceséow, ktére nie wykonuja
tranzycji (o numerach nie nalezacych do I'(\)) nie zmieniaja sie, a zatem prawdziwosé
warunkéw 1 i 3 definicji relacji =, dla tych proceséw dla syy1 i s;,; wynika wprost
z tego, ze te warunki s spelnione dla sy 1 s;.

~

Musimy jeszcze pokazaé, ze spelniony jest warunek 2 definicji relacji =,,. Zgodnie
z definicja zredukowanego procesu (def. EIJ) akcja tranzycji ¢; sktada sie z akcji
tranzycji t¥ zredukowane]j do istotnych operacji. Poza tym 7z zalozenia indukcyjnego
o' = v*|(vupry. W trakcie wykonywania przejscia Ax wykonywane sa akcje wszyst-
kich tranzycji t¥ i ¢/ dla kazdego i € T'(\x,), zgodnie z kolejnoscig indekséw. Zatem ko-
rzystajac z wlasnosci B2 dla kolejnych par ¥ i ¢ otrzymujemy v = oM oy,
czyli punkt 2 definicji relacji =, jest rowniez spetniony dla sp41 1 57 ;.

Do tej pory pokazalismy, ze dla kazdej tranzycji akcyjnej t¥ w systemie 7S istnieje

A
gotowa do wykonania tranzycja t; i-tego procesu w systemie 7S’ oraz sj —- 51415
gdzie \] jest etykieta tranzycji ¢} i sp11 =pp 57,1

. A\x € R4, co oznacza, ze tranzycja reprezentuje uplyw czasu. W tym przypadku

Tt =gk dlal < i < n, o =0k ikt = 4R 4 )\ Pokazemy, ze ze stanu s,
roéwniez mozna wykonaé tranzycje czasowa o dlugosci A\g. Oczywiscie po wykonaniu

takiej tranzycji ¢/t!" = ¢’ dla kazdego 1 < i < n oraz v'+1" = o', czyli prawdziwosé
warunkow 11 2 definicji relacji =, dla sp41 1 57, wynika z prawdziwoéci tych wa-
runkéw dla s i s]. Ponadto, !t = pt 4+ A\, = p% + A\, = pFt!, wiec spelniony jest

~

rowniez warunek 3 definicji relacji =,,. A zatem sip1 =, 5., gdzie s ELN 141
Musimy tylko pokazaé, ze uptyw czasu o dlugosci A, jest mozliwy w stanie s;. Przypa-
dek A\ = 0 jest oczywisty. Rozwazmy A > 0. Przypominamy, ze tranzycja czasowa
Ak > 0 jest mozliwa do wykonania w stanie s, jezeli dla kazdej tranzycji t; € T}
zachodzi:

—enabled(t;, s;) V (—urgent(t;) A ~expired(t;, s;,,)) (5.1)

Niech ¢} € T/ bedzie dowolna tranzycja zredukowanego programu. Jezeli tranzycja ¢
nie jest mozliwa do wykonania w stanie sj, to warunek (&) jest spelniony.

Niech ¢/ bedzie tranzycja mozliwa do wykonania w stanie sj, z czego wynika, ze
source(t}) = qﬁl i B(guard(t}),v]) = tt. Pokazemy, ze tranzycja t; nie jest pilna i nie
jest przeterminowana w stanie s; ;. Bedziemy korzystac z tego, ze ze stanu s, mozna
wykonaé tranzycje czasowa o dtugosci \;. Dla kazdego 1 < i < n mozliwe sg dwa
przypadki:

(a) ¢F € QF\ Q!, czyli z zalozenia indukcyjnego qﬁl KiG Y q¥. 7 konstrukcji Zrefiu—
kowanego procesu otrzymujemy, ze istnieje niewidoczna Sciezka ze stanu qﬁ =
source(t;) do stanu target(t;) w procesie P;. Z wiasnosci wynika, ze gF

nalezy do niewidocznej Sciezki z ¢! do target(t)).
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Zauwazmy, ze uk(qf/) odzwierciedla czas, w jakim proces przebyt §ciezke ze stanu
qf/ do ¢¥ (oznaczmy ja 7), ktory jest nie dtuzszy niz upper bound(r). Ponadto
skoro mozna wykonaé tranzycje czasowa A ze stanu sg, to dla kazdej tranzy-
cji t wychodzacej z ¥, A\ < upper_bound(t). Otrzymujemy uk(qél) + X\ <
upper_bound(m) + upper _bound(t), co jest z kolei nie wieksze niz gorne ogra-
niczenie na czas potrzebny na przebycie calej Sciezki z qfl do target(t;), czyli
upper _bound(IL(¢!’, target(t}))), z wlasnosci BT réwne upper _bound(t)). Z za-
lozenia indukcyjnego uk(qﬁl) = ,ull(qél). A zatem ull(qﬁl)—i—)\k < upper_bound(t}),
czyli —~expired(t;, s ;).

Pokazemy jeszcze, ze tranzycja t; nie jest pilna. Z konstrukeji tranzycji ¢} (def.
ET9) widzimy, ze istnieje tranzycja t; € T; taka, ze target(t)) = target(t;) € Q.
W przypadku (a) def. BT urgent(t)) = false. Natomiast w przypadku (b)
z algorytmu 2 (wiersz 4) wynika, ze stany z ktorych wychodzi tranzycja pilna
wchodzaca do target(t;) € Q) sa istotne, czyli nie istnieje niewidoczna $ciezka
ktorej ostatnia tranzycja jest pilna (a taka mamy sytuacje, bo zalozylismy, ze
i € QF\ QY.

Zatem warunek (B)) jest spelniony dla tego przypadku.

g% € Q' N QF. Z wlasnosci 27 dla kazdego 1 < i < n istnieje tranzycja t; € T;
odpowiadajaca t].

Jezeli zachodzi przypadek (2) z definicji odpowiadajacych sobie tranzycji, to
mozemy powtorzy¢ argumentacje z poprzedniego punktu (proces P; znajduje
sie w pierwszym stanie niewidocznej §ciezki). Dla przypadku (1) z definicji od-
powiadajacych sobie tranzycji mozliwe sa dwie sytuacje: guard(t;) = true lub
guard(t;) = guard(t;).

W pierwszym przypadku zauwazmy, ze z algorytmu 2 (wiersz 4) wynika, ze od
stanu qﬁl nie zaleza stany istotne (bo wtedy dozory tranzycji bylyby istotne),
a w szczegolnosci stan target(t;). A zatem z warunku TD2 wynika, 7ze opdz-
nienie na wszystkich Sciezkach z source(t)) do target(t}) jest rowne i wynosi
delay(Il(source(t}), target(t;))). Analogicznie jak w poprzednim punkcie mo-
zemy pokazac, ze tranzycja t; nie jest przeterminowana w stanie s§+1. Tranzycja
t; nie jest pilna, bo wtedy bylaby tez pilna odpowiadajaca jej tranzycja t;, a
gdyby tak bylo, to w stanie s nie bytby mozliwy uptyw czasu.

Natomiast w drugim przypadku zauwazmy, ze jezeli guard(t;) = guard(t;), to w
analogiczny sposob jak w punkcie 1(a) mozemy pokazaé, ze jezeli ¢ jest mozliwa
do wykonania w sj, to t; jest mozliwa do wykonania w s, oraz jezeli ¢ nie jest
przeterminowana w stanie SEH, to t; nie jest przeterminowana w stanie Spyi.
A zatem z tego, ze w stanie sy jest mozliwa tranzycja czasowa otrzymujemy, ze
tranzycja t; nie jest pilna, a wiec t; réwniez nie jest pilna oraz, ze t; nie jest prze-
terminowana w stanie s,11, a wiec tranzycja t; rowniez nie jest przeterminowana
w stanie s;_ ;, czyli warunek (&) jest spetniony, co nalezato pokazac.

Przypadek ¢* € Q;\ QF nie jest mozliwy. Przypusémy przeciwnie. Wtedy z wlasnosci

23 otrzymujemy, ze qél € Q)\ Q. Z konstrukcji programu wynika, ze qf/ jest stanem
konicowym w procesie P/ (z ktorego nie ma wychodzacych tranzycji), co jest sprzecznne
z tym, ze tranzycja t; jest mozliwa do wykonania w stanie s;.
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Pokazalismy, ze dla kazdej tranzycji t; € T} jest mozliwy uptyw czasu o diugosci A.

Kazdy z blokow By, Bs,... 1 Bi, B}, ... jest skoficzony, poniewaz liczba niewidocznych
tranzycji akcyjnych jest skoniczona i nie tworza one cyklu, a kazda inna tranzycja akcyjna
i kazda tranzycja czasowa powoduje przejScie do nowego bloku. A zatem warunki lematu
H. 28 sa spelnione, co nalezalo wykazac. O

Lemat 5.29 Jezeli s %, s, to dla kazdej Sciezki o’ w TS’ ze stanu ', istnieje odpowiada-
jaca jej $ciezka o w TS ze stanu s.

Dowadd:
Niech ¢’ bedzie §ciezka w 75 ze stanu s’. Pokazemy przez konstrukcje, ze istnieje $ciezka
o w TS ze stanu s, podzial By, Ba, ... Sciezki o i podzial B, Bj, ... Sciezki o’ spelniajace
warunki lematu. Podobnie jak poprzednio konstrukcja jest indukcyjna. Zalézmy, ze dla
prefiksu s R sh e N sy, §ciezki o’ i mamy zbudowany prefiks s, N S s,
Ak—1 PN .o , ;. ~ . L. . ;.

- — sy Sciezki o taki, 7ze 51 = s, s] = s’ i s =, s5; oraz podzialy Sciezek ¢’ i o na
odpowiadajace sobie bloki. Zal6zmy takze, ze stan s; nalezy do bloku Bj,, a stan s;, nalezy
do odpowiadajacego mu bloku B,,. Rozwazmy dwa przypadki.

Przypadek 1. Jezeli do Sciezki o] nalezy tranzycja akcyjna, czyli istnieje j > 0 takie,

6/ ’Y/
. !/ H !/ i / /! l / H /! H /I !/
ze )‘l+j € I', to niech sy — 5]+ 8§ — s),, gdzie §) € Ry i 9/ = A

I+ Mozemy
tak przedstawi¢ nastepne dwie tranzycje na Sciezce o’ ze stanu sj, bo jezeli ze stanu s
wychodzi tranzycja akcyjna, to przyjmujemy, ze §; = 0. Natomiast, jezeli na tej Sciezce
jest wiecej tranzycji czasowych przed pierwsza tranzycja akcyjna, to mozemy je polaczyé w
jedna tranzycje czasowa.

Przyjmijmy, ze s; = (qlll,...,q,lll,vl/,ul/). Niech i € I'(y]) bedzie numerem procesu
wykonujacego tranzycje akcyjng o etykiecie v, ktéra oznaczymy przez tél. Zauwazmy, ze
qf/ € QF, poniewaz zgodnie z konstrukcja zredukowanego procesu (def. BI9) stany nalezace
do zbioru Q) \ QF sa stanami koricowymi. Zatem z wlasnosci otrzymujemy ¢ € QF.
Jezeli ¢F € QNQE, to z zalozenia indukcyjnego zachodzi ¢F = qﬁl, w przeciwnym przypadku

oiny

i = q; -
Wykonaniu ciagu zlozonego z dwoch tranzycji o etykietach §) i 4/ w systemie 75" od-
powiada wykonanie ciagu tranzycji d;,,vi,,- .-, 901,,,V,, W systemie 7S5 dla pewnego m > 1

takiego, ze ostatnia tranzycja z tego ciagu odpowiada tranzycji tél (rys. BET0). Intuicyjnie,
jezeli gF = qél dla kazdego i € I'(y}), czyli kazdy proces wykonujacy tranzycje znajduje sie w
stanie istotnym, to po uptywie J; jednostek czasu proces i-ty wykonuje tranzycje odpowia-

ny L

dajaca tranzycji té'. A jezeli istnieje i € I'(]) takie, ze qﬁl = ¢, to proces i-ty wykonuje
ciag zlozony z tranzycji nalezacych do niewidocznej $ciezki ze stanu ¢ do stanu ¢! oraz z
tranzycji odpowiadajacej tranzycji ¢!,

Konstrukeje pokazemy najpierw dla jednego procesu o numerze ¢ € I'(y]). Z def. ET9
widzimy, ze poniewaz target(tﬁl) € @}, to dla tél istnieje Sciezka (sktadajaca sie by¢ moze
z pojedynczej tranzycji) T =qot1q1 - - - tmqm, gdzie qo = ¢¥ i ¢ = qul ig € Q; taka,
7e kazda tranzycja t; dla 1 < j < m jest mozliwa do wykonania ze stanu g;_;. Wybor
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Rysunek 5.11: Konstrukcja ciagu tranzycji oz, , vy, - - - 01, Vi,

takiej §ciezki jest mozliwy, poniewaz stan ¢;—; dla 1 < j < m jest nieistotny, wiec warunek
CD1 nie jest dla niego spelniony i dlatego istnieje co najmniej jedna tranzycja mozliwa
do wykonania w tym stanie. Ponadto z tego, ze warunek TD1 nie jest spelniony dla
nieistotnych stanéw wynika, ze albo wszystkie tranzycje wychodzace z ze stanu ¢;_1 maja
réwne opOznienia, albo istnieje tranzycja, ktora jest zawsze moiliwa/do wykonania. Z
1+1

wlasnosci B.I6 wiemy takze, ze kazda $ciezka z g; przechodzi przez g;

Skoro ze stanu s} jest mozliwa tranzycja czasowa, to ul/(qf/) +4; € delay(tél), a wiec
lower_bound(delay(tﬁl)) < ull(qf/) +4; < upper_bound(delay(tﬁl))

Z konstrukcji dozwolonego opdéznienia delay(tﬁl) jest rowne dozwolonemu opéznieniu dla

. L, e . / / L . . .
zbioru §ciezek prowadzacych ze stanu ¢! do stanu qé“ w P;. Z wlasnosci BEI4 wiemy, ze
opéznienia na wszystkich §ciezkach niewidocznych sa réwne, wiec dozwolone opdznienie na

Sciezce ze stanu ¢!’ do stanu qﬁ“l (oznaczmy ja przez ' = q_p_1t—p ... toqot1q1 - - - tmGm,

gdzie q_p 1 = ¢!, qm = qé“l i go = ¢¥), ktorej sufiksem jest 7, jest réwniez réwne delay(t!),
wobec czego

lower _bound(delay(r')) < u'’ (¢!') + &) < upper _bound(delay(x"))

i, lower_bound(delay(t;)) oraz z

upper _bound(delay(t;)) otrzymujemy

Korzystajac z tego, ze lower bound(delay(n’)) = >_

tego, ze upper _bound(delay(n’)) = Z;-n:fp

m m

Z lower_bound(delay(t;)) < ul/(qf/) +4; < Z upper _bound(delay(t;))

Jj=-p Jj=-p
Zauwazmy, ze ul/(qél) odzwierciedla czas jaki minal od momentu, kiedy proces P/ wszedl
do stanu qf/. Z zalozenia indukcyjnego otrzymujemy ul/(qf/) = uk(qﬁl), gdzie uk(qél)
reprezentuje czas jaki minal od momentu, kiedy proces P; wszedl do stanu qf/, ktory
jest rowny czasowi potrzebnemu na przejicie Sciezki q_p,—1t_p...toqo, czyli sumie cza-
séw przebywania procesu P; w stanach ¢_,—1,...,90. Wobec tego istnieje ciag wartosci
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Pep—1s- - o5 0,075, 0 taki, ze pp 1+ ...+ po+ 0, +...+0 = Nl/(qél) + 6] oraz

lower_bound(delay(t;)) <
lower _bound(delay(t1)) < o + 0y, < upper _bound(delay(t1))
lower_bound(delay(t;)) <

Hi—1 < upper_bound(delay(t;)) dla j = —p,...,0

6{7, < upper_bound(delay(t;)) dla j =2,...,m

i; jest czasem przebywania w stanie ¢; dla j = —p —1,..., =1, po + 51’1 jest czasem
przebywania w stanie qg, a 5l’j — wstanieg;j dlaj=1,...,m—1.
. 5 . - . L, 0 01, o1
Tranzycje czasowa s; — s}, ; mozemy podzieli¢ na ciag tranzycji s; — s; — ... —
s;,» gdzie sp = sp, 4, 5{], eRidlaj=1,...,mi Z;nzl 5l’j = 0;. Sufiks Sciezki o ze stanu s,

k . . 5b: Ok, Yk Okm Vkm dzie 6, —
onstruujemy w nastepujacy sposéb: sp — S, — ... — Sk — Sky,,, 8dzie Ok, =

2m—1

(5l'j iy, = label(t;) dla j = 1,...,m. Dla kazdej tranzycji t;, gdzie j = 1,..., m, musimy
pokaza¢, ze mozna ja wykonac ze stanu sg,, ,. Dla j =1,...,m — 1 kazda tranzycja t; jest
mozliwa do wykonania, bo w ten sposéb wybraliSmy $ciezke w. Pokazemy teraz, ze istnieje
tranzycja t,, odpowiadajaca tél taka, ze ¢, jest mozliwa do wykonania w stanie sg,,, .
Rozwazmy tranzycje wchodzace do stanu target(tél). Skoro tranzycja tél jest mozliwa do
wykonania w stanie s, wiec zachodzi B(guard(tél), v!") = tt. Poza tym skoro guard(tél) =
guard(ty,)|ae, wiec mamy dwa przypadki: albo guard(tél) = guard(t,,), albo guard(tél) =
true (czyli dozér tranzycji t,, nie jest istotny). W pierwszym przypadku korzystajac z
tego, ze Sk, _, =pp 5,1 (co pokazujemy nizej) otrzymujemy o = vkz’"*1|(V,U31). A
zatem poniewaz vars(guard(t!')) € (V' U B'), to B(guard(ty,),vF>m-1) = tt. Natomiast
w drugim przypadku zauwazmy, ze zaden ze stanéw nalezacych do Q) nie jest zalezny od
stanu ¢,,—1, zadna z operacji nalezacych do akcji tranzycji wychodzacych z ¢,,—1 nie jest
istotna, ani zadna tranzycja wychodzaca z ¢,,—1 nie jest synchroniczna (w przeciwnym
przypadku zgodnie z algorytmem obliczania operacji istotnych dozér tranzycji ¢, bytby
istotny). Korzystajac ponownie z warunku CD1 otrzymujemy, ze zawsze co najmniej jedna
tranzycja jest mozliwa do wykonania ze stanu ¢,,—1. Z powyzszego wynika rowniez, ze
odpowiada ona tranzycji ¢!,

Poniewaz proces P; przebywa w stanie kontrolnym g¢;_1 = source(t;) dokladnie 5{], =
b1, jednostek czasu (p*2i-1(source(t;)) = 6y,) i lower_bound(delay(t;)) < 6, < upper
_bound(delay(t;)), wiec p*2i-1(source(t;)) € delay(t;), czyli t; jest gotowa do wykonania
W Sk, dlaj=1,...,m.

Nalezy jeszcze pokazac, ze sky,_, Spp 5], 1 Sky; Zpp 5, dla kazdego 1 < j < m. Dowod
jest indukceyjny. Zakladajac, ze s, _,, Zpp ng,l pokazemy, ze S,,_, =pp s;j i zakladajac,
7€ Sky; 1 Spp sfj pokazemy, 7e si,; =pp s;j.

Dowod sp,, , =pp s;j dla 1 < j < m przebiega w ten sam sposob co dowdd sg11 =) 87,
w przypadku 2.2 dowodu lematu (wykonanie tranzycji czasowej nie zmienia stanow
kontrolnych, ani wartodci zmiennych ani zawartosci buforow, a opdznienie zmienia sie w ten
sam sposob dla wszystkich stanéw). Dowod s, =, sgj dla 1 < j < m przebiega w ten sam
sposob co dowod sky1 =pp s; w przypadku 1 dowodu lematu (wykonanie nieistotnej
tranzycji, nie zmienia istotnych stanéw kontrolnych ani wartosci istotnych zmiennych ani
buforéw). Natomiast dowod sg,,, =, 57, jest analogiczny do przypadku 2.1 dowodu
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lematu (ostatnia tranzycja na Sciezce albo jest nieistotna, albo zmienia stan systemu
w ten sam sposéb, co tranzycja té/).

Jezeli po przedstawionym podziale istnieje proces I-ty, taki ze ¢ € Q; \ Q] dla ktérego
uplyw czasu o dtugosci §; dla pewnego j nie jest mozliwy, to dokonujemy podziatu tranzycji
czasowej 0; na krotsze odcinki i wybieramy tranzycje akcyjne procesu ! w opisany powyzej
spos6b. Postepujemy tak, dopoki istnieja procesy dla ktérych uptyw czasu o danej dlugosci
nie jest mozliwy.

Przypadek 2. Jezeli do $ciezki o) nie nalezy tranzycja akcyjna, czyli nie istnieje j > 0

takie, ze \j; € T', to niech s N s; + 6], gdzie 0; € IR, bedzie nastepng tranzycja na
Sciezce o’. Przypominamy, ze tranzycja czasowa d;, = ¢, jest mozliwa do wykonania w stanie
sk, jezeli kazda tranzycja t; € T; albo nie jest mozliwa do wykonania, albo nie jest pilna
i nie zostanie przeterminowana po uplywie §; jednostek czasu. Jezeli istnieje tranzycja ¢;,
dla ktorej powyzszy warunek nie jest spelniony, to tranzycje czasowa o etykiecie 6; mozemy
podzieli¢ na krétsze tranzycje czasowe i skonstruowaé $ciezke o w sposéb analogiczny do
przypadku 1 niniejszego dowodu (bez ostatniej tranzycji akcyjnej).
Wszystkie skonstruowane bloki By, Bs, ... 1 Bj, B, ... sa niepuste i skoriczone, poniewaz
w kazdym bloku istnieje skoriczona liczba tranzycji akcyjnych, a tranzycje czasowe przepro-
wadzaja do nowego bloku. Zatem warunki lematu sa spelnione, co nalezato wykazac.
O

Zauwazmy, ze jezeli §ciezka o = s; A, gy 22 gdzie \; € Ry UT dla j > 1, jest
- . ;o AL A
progresywnym przebiegiem, to istnieje odpowiadajaca jej Sciezka o' = s — s5 — ...,

gdzie \; € IR, UT" dla j > 1, ktéra jest réwniez progresywnym przebiegiem i odwrotnie.
Wynika to z tego, ze Z{je]NMjeuh} Aj = ZUE]NM&E]RH A;. Ponadto, jezeli $ciezka o
jest silnie (stabo) uczciwym przebiegiem w stosunku do zbioru tranzycji widocznych (czyli
takich, ktorych stany docelowe sa istotne), to istnieje odpowiadajaca jej $ciezka o’, ktora jest
rowniez silnie (stabo) uczciwym przebiegiem w stosunku do zbioru tranzycji widocznych,
poniewaz zgodnie z konstrukcja opisang w dowodzie lematu B2 ilekro¢ tranzycja widoczna
wystepuje w o, tyle razy wystepuje rowniez w o’. Stwierdzenie odwrotne jest réowniez
prawdziwe, co mozna wykaza¢ w analogiczny sposéb korzystajac z lematu

Fakt 5.30 s =, s'.

Dowdéd:

Nalezy pokaza¢, ze dla s = (¢9,...,¢%,0%,10) € S i 9 = (¢¥,...,¢0 v, ) € &
zachodzi s° o P Zauwazmy, ze zgodnie z definicja zredukowanego procesu (def. BT9)
zachodzi qiol = ¢) dla 1 < i < n, czyli warunek 1 definicji relacji %, jest spelniony.
Nastepnie, z punktu 4 definicji otrzymujemy, ze 0 = ”UO|(V'UB'), czyli warunek 2
definicji relacji 2, jest réwniez spelniony. Wreszcie z zalozenia, ze poczatkowe wartosci
opéznieri wszystkich tranzycji sa réwne 0 wynika, ze u°(¢) = 0 dla kazdego stanu ¢ € Q;
i uol(qg) = 0 dla kazdeg stanu ¢, € Q}, gdzie 1 <14 < n. Zatem warunek 3 definicji relacji
=,p jest takze spelniony. a
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Fakt 5.31 Relacja =,, C S x S’ jest bisymulacjg z powtdrzeniami pomiedzy strukturg
M = (TS,V) a M' = (TS",V').

Dowdéd:
Warunki definicji bisymulacji z powtorzeniami wynikaja wprost z faktu B30 i lematow
E2Ri 29 O

W dowodzie twierdzenia [B22 nie mozemy skorzystac z powyzszego faktu i twierdzenia 229,
poniewaz jest ono prawdziwe dla skonczonych struktur M i M’, a w naszym przypadku
sa one nieskonczone. Dlatego przeprowadzimy klasyczny dowéd indukcyjny po dlugosci
formuty.

Lemat 5.32 Niech ¢ bedzie dowolng formutq logiki CTL* «, stanowq lub Sciezkowq. Niech

.....

M'. Zachodzq wtedy nastepujgce warunki:
1. s = ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy s’ |= ¢, gdzie p jest formutq stanowq i
2. o = p wtedy i tylko wtedy, gdy o’ = ¢, gdzie ¢ jest formutq Sciezkowg.

Dowadd:
Dowdd przeprowadzimy przez indukcje po dlugosci formuly .

Podstawa. ¢ = p, gdzie p € PV. 7 def. s E p wtedy 1 tylko wtedy, gdy p € V(s).
Z faktu V(s) =V'(s"), a wiec p € V(s) & p € V'(s'). Korzystajac ponownie z def.
otrzymujemy s = p < s Ep.

Krok indukcyjny. Rozwazmy nastepujace przypadki:

1. ¢ = 1, gdzie ¢ i ¢ s3 formutami stanowymi. Z def. L3 dla operatora negacji, s = ¢
wtedy 1 tylko wtedy, gdy nieprawda, ze s |= 1. Z zalozenia indukcyjnego wiemy, ze
s EY & s’ |=1. Zatem nieprawda, ze s = 1 jest rownowazne nieprawda, ze s’ = 1,

awiec s E W & s E .

Takie samo rozumowanie mozemy przeprowadzi¢, gdy ¢ jest formuty Sciezkows.

2. ¢ = 1 N\, gdzie p, ¥y i Yo sg formutami stanowymi. Z def. dla operatora
koniunkcji, s = ¢ wtedy i tylko wtedy, gdy s =1 i s |= ¢2. Z zalozenia indukcyjnego
sEhesEpisEY e E. Zatems EY1 AslE e & 8 EYr A =,
a wiec s =1 A g & s =1 Ao,

Takie samo rozumowanie mozemy przeprowadzic, gdy ¢ jest formula Sciezkows.
3. Dla ¢ =A%, gdzie ¢ jest formuty stanowa, a 1 jest formuly $ciezkowa, dowdd prze-
prowadzimy nie wprost.

Przypus$émy, ze s | ¢ 1 nieprawda, ze s’ = ¢. Zatem z def. dla operatora
A otrzymujemy, ze istnieje Sciezka o’ ze stanu s’ taka, ze nieprawda, ze o' £ .
Z lematu istnieje $ciezka o ze stanu s odpowiadajaca Sciezce o’. Z zalozenia
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indukcyjnego otrzymujemy nieprawda, ze o |= v, czyli ze stanu s istnieje Sciezka o
taka, ze nieprawda, ze o = v, a wiec nieprawda, ze s =A). Sprzecznosc.

Przypusémy z kolei, ze s’ = ¢ 1 nieprawda, ze s = ¢. Zatem istnieje Sciezka o ze
stanu s taka, ze nieprawda, ze o | ¥. Z lematu istnieje $ciezka o’ ze stanu
s’ odpowiadajgca Sciezce o. Z zalozenia indukcyjnego otrzymujemy nieprawda, ze
o' = 1, czyli ze stanu §’ istnieje $ciezka o’ taka, ze nieprawda, ze ¢’ = 1, a wiec
nieprawda, ze s’ EA1. Sprzecznoc.

Pokazalismy, 7e s EAY & s’ EA.

4. Niech ¢ = 1, gdzie ¢ jest formuly Sciezkowa, a v jest formuly stanowa. W takim
przypadku, z def. o E ¢ < s . Z zalozenia indukcyjnego s = ¢ < s | 1,
awiecoEp <o E e

5. ¢ =U()1,19) jest formula $ciezkowa. Przypusémy, ze o EU(w1,19). Z definicji
operatora U istnieje & > 0 takie, ze o, | 1o 1 dla kazdego 0 < i < k zachodzi
o; E 1. Skoro sciezki o 1 ¢’ odpowiadaja sobie, to zgodnie 7z lematem istnieje
podzial §ciezki o na bloki By, B, ... taki, ze dla kazdego j > 1, Bj i Bg- sa niepuste
i skonczone oraz kazdy stan z B; jest w relacji =,, z kazdym stanem z Bg-. Niech
ok, bedzie $ciezks ze stanu nalezacego do bloku B,,. Wobec tego istnieje Sciezka o]
wychodzaca z pierwszego stanu nalezacego do bloku By, taka, ze o}, i 0] odpowiadaja

sobie. Korzystajac z zalozenia indukcyjnego o} = .

Przypu$émy, ze istnieje 0 < j < [ takie, ze nieprawda, 7e o} = 1. Niech s bedzie
pierwszym stanem $ciezki ¢’ i niech B], bedzie blokiem do ktoérego nalezy stan s
(n < m). Z lematu do bloku B, nalezy co najmniej jeden stan, ktory jest w
relacji =,, ze stanem s; A zatem istnieje 0 < ¢ < k takie, ze nieprawda, ze o; = 91,
co jest sprzeczne z zalozeniem. A zatem dla kazdego 0 < j < [ zachodzi 0;- E 1. Co

koniczy dowod tego, ze o’ = .

Dowé6d w druga strone mozemy przeprowadzi¢ w analogiczny sposéb korzystajac z
lematu 0

Dowé6d twierdzenia
Wynika z faktu B30 1 z lematu O

5.4 Wyniki eksperymentalne

W tej czesci rozdziatu chcieliSmy pokazaé jakie znaczenie praktyczne ma metoda ciecia.
Prototyp implementacji metody dla podklasy jezyka bazowego (bez komunikacji synchro-
nicznej) zostal wykonany przez Pawla Janowskiego. Implementacja dla obecnej, pelnej
wersji jezyka jest przedmiotem pracy magisterskiej Jerzego Yosia. Przedstawiamy wybrane
wyniki eksperymentow sprawdzajacych efektywnosé metody. Testy przeprowadzono na sys-
temie Linux Fedora, na maszynie wyposazonej w procesor Intel Pentium 4-3 GHz i 2 GB
pamieci RAM.

Oczywiscie, nie dla wszystkich programow po zastosowaniu metody redukeji ich rozmiar
sie zmiejsza. Z przykladéow prezentowanych w rozprawie (rodz. Bd) widoczna redukcje
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udalo sie uzyskaé¢ dla protokotu zmieniajacego sie bitu. W obywdu wersjach protokotu Fi-
schera (punkt BZZ) wszystkie elementy systemu sa istotne dla prawdziwosci przedstawio-
nych wlasnosci. W przykladzie producenta i konsumenta (punkt B4l dla przedstawionego
zbioru zmiennych zdaniowych nie jest istotny bufor b, ani zmienne p i ¢. Redukcja ta nie ma
jednak wplywu na rozmiar automatu globalnego. Natomiast zbiér automatéw dla zredu-
kowanego systemu sktada sie tylko z dwoch automatéw (dla producenta i konsumenta, nie
ma automatu dla bufora). Uwazamy, ze metoda ciecia bedzie dawaé¢ najbardziej widoczne
rezultaty w przypadku ztozonych systemoéw, w ktérych wystepuja duze ilosci danych nieko-
niecznie istotnych dla kazdej z badanych wtasno$ci.

Protokél zmieniajacego sie bitu

Rozwazmy po raz ostatni protokét zmieniajacego sie bitu. Jak poprzednio, dla protokolu
badamy wtasnosé zdefiniowang w punkcie Wyrazong przez:

v = AG((s1 A 11 A sbit0) = rbit0)

a takze symetryczng formule
0 = AG((s1 A1 A Tbit0) = sbit0)

dla kilku wartosci parametréw M (rozmiar bufora) i N (liczba ré6znych danych). Zauwazmy,
ze problem sprawdzenia prawdziwosci formuly ¢ sprowadza sie do zbadania osiggalnosci
stanu, w ktorym zachodzi s; A 71 A sbitO A —rbit0. Jezeli taki stan nie jest osiggalny,
to formuta ¢ jest prawdziwa. Podobnie, zeby sprawdzi¢ prawdziwosé¢ formuly 6, badamy
osiggalnosé stanu, w ktérym zachodzi sy A r1 A —sbit0 A rbit0.

Na poczatku, dla kazdej pary parametréw z programu w jezyku bazowym opisujacego
protokol zostal wygenerowany globalny automat czasowy i zbiér automatéw lokalnych. Te
samg czynno$¢ powtorzono dla zredukowanego protokol. Redukcja dla obywdu formut jest
taka sama, poniewaz obydwie sa zbudowane nad tym samym zbiorem zmiennych zdanio-
wych.

Chcielismy zbada¢ wplyw redukcji dla réznych podej$é do weryfikacji modelowej auto-
matéw czasowych. Wybraliémy dwa zupelnie rézne weryfikatory: Kronos [DOTYO95| oparty
o tradycyjna metode przeszukiwania przestrzeni stanow oraz VerICS m wykorzy-
stujacy metode kodowania rozwiniecia modelu do pewnej glebokos$ci w postaci formuty
logiki zdaniowej (realizowane przez modul o nazwie BMC [WZP03]), ktorej spetnialnosé
jest nastepnie badana przez odpowiednie narzedzia (wybrali§my MiniSat [Min(6)]).

W tabeli Bl przedstawiono wyniki weryfikacji protokotu ABP za pomocg Kronosa. We-
ryfikator przyjmuje na wej$ciu globalny automat czasowy. Rozmiary automatéw globalnych
(liczba lokacji i tranzycji) znajduja w czwartej i piatej kolumnie tabeli. Testy oznaczone
przez O przeprowadzono dla automatu wygenerowanego dla pierwotnej wersji protokotu
(rys. B)). Testy oznaczone jako A wykonano dla tego samego automatu przy zastosowaniu
techniki redukcji zwanej metoda aktywnych zegarow [DY96], ktora jest zaimplementowana
Kronosie. Wreszcie symbolem R oznaczone sa testy przeprowadzone dla automatu wyge-
nerowanego dla protokotu zredukowanego metoda ciecia (rys. BLH).
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| formula | parametry | test | lokacje | tranzycje | gleboko§é¢ [ czas(s) |

) M=1,N=2| O 1287 3791 6 0.193
A 1287 3791 6 0.195
R 1128 3303 6 0.159
%) M=2,N=2| O 9081 35257 6 1.609
A 9081 35257 6 1.633
R 8142 31457 6 1.414
) M=3N=2| O 47926 210228 6 9.054
A 47926 210228 6 9.198
R 33804 147920 6 6.641
0 M=1,N=2| O 1287 3791 15 0.199
A 1287 3791 15 0.198
R 1128 3303 14 0.137
0 M=2,N=2| O 9081 35257 15 1.619
A 9081 35257 15 1.624
R 8142 31457 14 1.461
0 M=3N=2| O 47926 210228 15 9.186
A 47926 210228 15 9.200
R 33804 147920 14 6.496

Tablica 5.1: Wyniki eksperymentalne weryfikacji ABP (Kronos) dla D=L =U =1

Obydwie weryfikowane formutly okazaly sie nieprawdziwe. Kontrprzyktad zbudowany
przez weryfikator dla formuly ¢ (taki sam dla wszystkich przypadkow) jest nastepujacy:

Sol—1>81E>82£>83l1—1>84l1—5>851—0>86£>87...
Jezeli dane i komunikat dotra do Odbiorcy, a potwierdzenie odbioru zostanie zgubione, to
warto$¢ bitu Nadawcy nadal bedzie réwna 0, podczas gdy bit Odbiorcy zostanie zmieniony na
1. W wyniku weryfikacji formuly 6 otrzymano nastepujace kontrprzyktady — dla programu
oryginalnego:

11 112 19 111 114 10 13 15 7 1 18 1
S0 —> 81 —> 82 —> 83 —> 84 —> S5 —> 8¢ — > ST —~> 88 — 89 —~ S10 —~ S11 —~

112 19 1 10 12
§12 — 813 — S14 — S15 — S16 — S17 - - -

a dla programu zredukowanego:
1 112 19 11 114 10 13 15 1 18 1 112
So —> 81 —> 89 —> 83 —> S84 —> 85 —> S¢ —> ST —> S§ —> S9g — S10 — S11 ——
1

19 1 2
S12 — 813 — S14 — S15 — S16 - - -

Szésta kolumna zawiera liczbe tranzycji akcyjnych w kontrprzyktadzie. W ostatniej kolum-
nie umieszczono czas weryfikacji formuly (w sekundach).

Na podstawie wynikow z tabeli Bl mozna zauwazy¢, ze metoda aktywnych zegaréw nie
daje rezultatow (niewielki wzrost czasu weryfikacji jest spowodowany dodatkowa analiza).
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bmc minisat
formula parametry test | glebokosé | klauzule | czas(s) | MB czas(s) | MB
© M=1, N=1 O 6 278188 44.1 23.4 0.39 21.0
R 6 235545 39.8 20.1 0.29 18.9
© M=1, N=2 O 6 285890 45.7 24.0 0.37 21.2
R 6 235545 39.8 20.1 0.29 18.9
© M=2 N=2 O 6 1371623 662.9 105.6 2.78 84.2
R 6 1328838 522.3 101.0 3.17 82.2
0 M=1, N=1 (@) 15 1151981 232.5 76.0 4.26 65.3
R 14 828979 190.7 56.8 2.44 49.9
0 M=1, N=2 O 15 1174353 245.2 77.5 2.28 72.5
R 14 828979 190.7 56.8 2.44 49.9
6 M=2 N=2 O 15 4346778 | 3649.1 278.8 60.8 232.2
R 14 3783769 | 2792.4 254.0 237.2 194.0

Tablica 5.2: Wyniki eksperymentalne weryfikacji ABP (VerICS) dla D=L=U =1

Stanowi to potwierdzenie faktu, ze liczba zegaréw w automatach czasowych generowanych
zgodnie z metoda opisang w rozdz. 4 jest minimalna (nie daje si¢ zredukowaé). Rozmiary
automatéw uzyskanych dla zredukowanych programéw sa mniejsze od rozmiaréw automa-
tow dla oryginalnych programéw. W przypadku weryfikacji formuly 6 ma to wlyw na
dlugosé kontrprzykladu (jedna z tranzycji kontrprzyktadu dla oryginalnego programu jest
nieistotna). Wida¢ réwniez roznice w czasach weryfikacji (proporcjonalng do réznicy w
rozmiarach automatéw).

Tabela przedstawia zestawienie testow przeprowadzonych za pomoca weryfikatora
VerICS. Tym razem dla oryginalnego i zredukowanego protokotu wygenerowano zbiory au-
tomatéw sktadowych. W kolejnych kolumnach tabeli przedstawiono liczbe klauzul formuty
zdaniowej zbudowanej przez modul BMC, a takze ilo§¢ czasu (w sekundach) i pamieci (w
megabajtach) potrzebnej do jej zbudowania. Podane wielkosci dotycza tylko rozwiniecia
o glebokosci] podanej w trzeciej kolumnie (czyli najmniejszej glebokosci, na ktorej mozna
znalez¢ kontrprzyklad). Dwie ostatnie kolumny pokazuja ilos¢ czasu i pamieci wykorzysta-
nej do sprawdzenia spetnialno$ci formuty przez MiniSat.

W opracowaniu brak wynikow weryfikacji formut dla N = 2 i M = 3 ze wzgledu na bar-
dzo dtugi czas generowania formul przez modutl (testy przerwano po 2 godzinach). Mozna
zauwazy(, ze wielko§¢ formul zdaniowych (wyrazona jako liczba klauzul) jest mniejsza dla
automatéw powstatych dla zredukowanych programoéw, a takze, ze krotszy jest czas i ilogé
pamieci potrzebnej do ich zbudowania. Réznica jest bardziej wyrazna w testach dla for-
muly 6 ze wzgledu na wieksza glebokosé¢ rozwiniecia modelu. Redukcja nie ma natomiast
jednoznacznego wplywu na czas dziatania programu MiniSat, ktory dla pewnych przypad-
kow jest krotszy, a dla innych dtuzszy w poréwnaniu z czasem uzyskanym dla oryginalnego
programu.

5Rozumianej jako liczba tranzycji akcyjnych.
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| parametry | test | lokacje | tranzycje | glebokosé¢ | czas(s) |

N=2 (0] 444 1141 10 0.043
A 444 1141 10 0.047
R 326 848 8 0.035
N=3 (0] 2604 8358 11 0.212
A 2604 8358 11 0.295
R 1614 5238 9 0.120

Tablica 5.3: Wyniki eksperymentalne weryfikacji Fabryki (Kronos)

Fabryka

Protokét zmieniajacego sie bitu jest przykladem systemu asynchronicznego. ChcieliSmy
rowniez pokaza¢ przyktad weryfikacji programu synchronicznego. WybraliSmy i opisaliSmy
w jezyku bazowym dziatanie pewnej Fabryki omowione w pracy [DY95] (rys. BEIZ). System
sktada sie z proceséw modelujacych robota umieszczajacego towary na przesuwajacej sie ta-
$mie (Robot D), robota zdejmujacego towary z tasmy (Robot G), modultu przetwarzajacego
towary (Stacja) oraz z N procesow reprezentujacych towary. Procesy systemu wykonuja
wspolnie pewne tranzycje (na przyktad podniesienie towaru z tasmy jest wykonywane przez
proces modelujacy odpowiedniego robota, stacje, a takze przez proces reprezentujacy pod-
noszony towar). W programie nie ma zmiennych ani buforéw.

Dla tego przykladu sprawdzamy jedna z wtasnosci réwniez przedstawionych w pracy
[DY95], a mianowicie, czy mozliwa jest sytuacja, w ktorej jeden z towaréw spadnie z tasmy
(jeden z procesoéw opisujacych towary znajdzie sie¢ w stanie oznaczonym szarym kolorem).
Wtasnosé okazata sie prawdziwa. Metoda testowania tego przykladu byta taka sama jak
poprzednio. Po zastosowaniu metody ciecia okazalo sie, ze w obydwu procesach opisujacych
roboty po dwa stany sa nieistotne dla badanej wtasnosci.

Wyniki weryfikacji Fabryki za pomoca Kronosa znajduja sie w tabeli Testy udato
sie przeprowadzi¢ tylko dla dwoch warto$ci parametru N. Podobnie jak w poprzednim
przypadku, metoda aktywnych zegaréw nie daje zadnej redukcji. Natomiast dzieki metodzie
ciecia rozmiar automatu globalnego dla zredukowanego programu jest mniejszy, a co za tym
idzie takze dtugosc¢ §wiadka (przyktadu §wiadczacego o tym, ze formula jest prawdziwa) oraz
czas potrzebny na jego znalezienie.

| parametry | test | gleboko§¢ | klauzule | czas(s) [ MB [ czas(s) | MB ]

N =2 (0] 10 305696 3.91 20.6 3.27 19.13
R 8 224986 2.76 15.9 1.31 14.29
N =3 (0] 11 426534 5.83 274 13.86 27.77
R 9 317234 4.10 21.2 3.97 19.66
N =4 (0] 12 571001 7.88 35.8 | 221.23 | 130.51
R 10 428707 5.33 27.7 64.54 42.95

Tablica 5.4: Wyniki eksperymentalne weryfikacji Fabryki (VerICS)

Nastepna tabela (B4l prezentuje wyniki weryfikacji tego przyktadu przy uzyciu systemu
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Robot D

d-turn-r

[5.6]

d_put2 d-pick2

[0,1] [0,1]
d-turn-r s—ready
[5.6] [0,2]
Robot G
middle2 middlel
[0,134] [0,134]

g-pick2
[3.8]

g—pickl
[3.8]

g-stay
[3.6]

g-turn-r
[6,10]

g-turn-I
[5.6]

g-turn-r
[6,10]

Towar 1 Towar 2

move2
[133,134]

movel
[133,134]

falll fall2

g-pickl g-pick2

Rysunek 5.12: Fabryka dla N = 2
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P1 P1
V={X,Y} V={Y}

a3: a3:
(Y=0) (Y=0
(a) (b)

Rysunek 5.13: Przyktad programu niestrukturalnego

VerICS. W tym przypadku udalo sie przeprowadzic testy takze dla N = 4 (dla wiekszej
wartosci N nie przeprowadzano testow). Widac, ze efektywno$é metody ciecia (ze wzgledu
na wszystkie mierzone wielkosci) rosnie wraz ze wzrostem liczby sktadowych systemu. Tym
razem czas sprawdzania spelnialnosci formuly przez Minisat okazal sie wyraznie krotszy
dla automatow uzyskanych dla zredukowanego programu (co jest spowodowane dosy¢ duza
roznica dtugosci najkrotszego swiadka, a takze rozmiaréw automatow).

Podsumowujac mozemy stwierdzi¢, ze metoda ciecia okazuje sie dosy¢ skuteczna. Jej
efektywnos¢ rosnie wraz ze wzrostem rozmiar weryfikowanych systemoéw.

5.5 Podsumowanie rozdzialu

Konstrukcje niestrukturalne

Metoda ciecia nie redukuje poprawnie programéw niestrukturalnych, poniewaz warunek
CD2 nie jest wystarczajacy dla programéw zawierajacych cykle z wieloma stanami wej-
Sciowymi. Jest mozliwa sytuacja, w ktérej mimo, ze stan ¢; nalezy do wszystkich maksy-
malnych §ciezek ze stanu ¢ i zawsze istnieje tranzycja mozliwa do wykonania ze stanu qo,
to jednak stan ¢ nie zostanie osiagniety. Przyklad takiej sytuacji pokazuje rysunek
Dla warto$ciowania poczatkowego v°(X) = v°(Y) = 1 w programie (a) stan S2 nie jest
osiggalny, a w programie (b) jest. Usuniecie dozoréw tranzycji wychodzacych ze stanu S1
ma wplyw na osiggalnosé stanu S2.

Aby skorzysta¢ z metody ciecia dla programu niestrukturalnego nalezy przeksztalcié¢ go
najpierw na réownowazny program strukturalny. Metoda takiego przeksztalcenia podana w
[ASUO2| stosuje sie rowniez do jezyka bazowego.
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Metoda ciecia w literaturze

Metoda cigcia zaproponowana po raz pierwszy przez Weisera [WeiRd] pierwotnie byta stoso-
wana do uproszczania procesoéw $ledzenia (ang. debugging) i symulacji programéw. Dobry
przeglad wielu technik i odmian metody ciecia stanowi praca [L1p95].

Pierwsza proba wykorzystania tej metody do redukcji przestrzeni stanow w weryfikacji
modelowej systemow bez czasu zostala podjeta w [MT9]| dla Promeli, jezyka wejsciowego
weryfikatora modelowego SPIN [Hol97|. Autorzy tej pracy wprowadzili intuicje dla tak
zwanego niedoktadnego ciecia (ang. imprecise slice), jednak nie przedstawili swojej metody
formalnie.

Praca [HDZ99] prezentuje metode ciecia sekwencyjnych programéw w jezyku Java,
ktora zachowuje prawdziwosé fromut logiki temporalnej LTL. Kolejna praca tych autoréw
[HCDT99| uogolnia te technike dla wielowatkowych programéow w Javie. Modut implemen-
tujacy te metode jest czedcia systemu weryfikacyjnego Bandera [DHS99).

Metoda ciecia jest réwniez wykorzystywana do redukcji jezyka opisu systeméw czasow-
cyh TF [BEGT99], jednak podobnie jak poprzednio jest zdefiniowana jedynie dla bezczaso-

wego podzbioru tego jezyka [BEGOQ].
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Rozdzial 6

Podsumowanie

Podsumowujac, do gtéwnych wynikéw rozprawy nalezy opracowanie:
e Jezyka bazowego do opisu systeméw czasowych,
e Metody generowania automatéw czasowych dla specyfikacji w jezyku bazowym,
e Metody redukcji systemoéw czasowych wykorzystujacej metode ciecia.

Przedstawiona metoda generowania automatéw czasowych zostata wykorzystana mie-
dzy innymi w procesie weryfikacji systemow (takze bezczasowych) opisanych w jezykach
Estelle [D.LI02], UML [NPLK0O6|, Promela [ND.IO6| i Java [OWS06], a takze do weryfika-
cji protokotow kryptograficznych uwzgledniajacych zaleznosci czasowe [TP06al [TP07], gdzie
jako jezyk opisu zostal wykorzystany jezyk bazowy.

Dalsze plany badawcze autorki rozprawy obejmuja opracowanie innych metod statycznej
redukcji dla systeméw z czasem, takich jak statyczne redukcje cze$ciowo porzadkowe.
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Indeks

akcja, 211 instrukcja, 21
— tranzycji,
algorytm obliczania istotnych operacji, konfiguracja programu,

algorytm obliczania istotnych stanéw, kryterium cigcia,
atrybut pilnosci, 22, kwantyfikator $ciezkowy, [0l

atrybut tranzycji,

automat czasowy, [ lokacja,

— globalny, BTl — zrodlowa, [1
— dla procesu, — docelowa, [Tl
— dla zmiennej lub bufora, — poczatkowa, [l

_ 2
produktowy, model,

bisymulacja z powtérzeniami, — automatu czasowego,
bufor, Z1 — programu,
3

— definiowany przez operacje, multisynchronizacja,

— niezalezny, (1]
— obserwowany,
— uzywany w operacji,

nastepnik,
— stanu kontrolnego,
niewidoczna $ciezka,

CTL*, niezmiennik, [
CCy{{J odpowiadajgce sobie tranzycje, @4
’ odpowiadajace sobie wykonania
dozor. — automatu globalnego i produktowego,
'
etykieta, B — programow,
— lokalna, — programu i automatu, g4
— synchronizujaca, opéznienie, dozwolone opo6znienie,
— tranzycji automatu, [Tl — tranzycji,
— — sktadowego, B11 — — gorne,
— — nieznane,
formuta $ciezkowa, — dla zbioru $ciezek,
formuta stanowa, — na §ciezce,
funkcja warto$ciujaca, operacja, 241
— dla automatu czasowego, — istotna,
- dla programu, — programu,
— lokacje automatu globalnego, — wystepujaca w akcji, 24
— lokacje automatu sktadowego, — wystepujaca w dozorze, 24}
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operator
— A, @
- E,
- F, I3
-G,
-R,I3
- U,

polaczenie tranzycji czasowych, Bl
podzielenie tranzycji czasowych, BTl
poprzednik stanu kontrolnego,
prawdziwo$¢ formuty, [
proces,
— niezalezny od buforow, GO
— zredukownany,
produkt automatéw czasowych,
program,
— strukturalny,
— zredukownany,
protokot Fischera, B4
przebieg,
— automatu czasowego,
— — postepujacy,
— programu, B0
— — postepujacy, Bl
— — silnie uczciwy, Bl
— — stabo uczciwy, Bl
przejscie akcyjne
— automatu, [Tl
— programu, B0
przejscie czasowe
— automatu, [Tl
— programu, 300

relacja

2
3|

T —gps
—_~ 12
), B3

~ Spp, b
silna bisymulacja,
stan,
— automatu, [
- kontrolny,
— — zrodlowy,
— — docelowy,
— — istotny,

— — koncowy,
— — nalezacy do §ciezki,
— — obserwowany,
— — osiagalny,
— — poczatkowy,
— — wejsciowy cyklu,
— osiggalny,
— programu,
system tranzycyjny,
— automatu, [Tl
— programu,

Sciezka,
— w procesie,
— — maksymalna,
— — prosta,

tranzycja
— gotowa do wykonania, 29
— istotna,
— mozliwa do wykonania,
— nalezgca do §ciezki,
— pilna,
— przeterminowana,
— wchodzgca do stanu,
— wychodzaca ze stanu,

wartosciowanie

— opOznien,
— — poczatkowe,
— wyrazen arytmetycznych,
— wyrazen logicznych,
— zegarow,
— — poczatkowe,
— zmiennych i buforéw,
— — po wykonaniu akcji,
— — poczatkowe,

warunek
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— na zegarach, [
— — dla tranzycji, @0

— umozliwienia tranzycji automatu, [l
- CD1, [

- CD2,

- DD1,[[

- DD2,[[

— DD3, [



- SD,
- TD1,[™
- TD2,[[™
weryfikacja modelowa,
wykonanie,
— automatu czasowego,
— programu, B0
wyrazenie arytmetyczne, B
wyrazenie logiczne, 2

zlozenie automatéw czasowych,
zaleznosé
— czasowa,
— danych, [0
— od synchronizacji,
— przeplywu sterowania, [Z1]
— stanow,
zegar, [0
— do wyzerowania, [Tl
— odpowiadajacy tranzycji, B
zerowanie zegarow, [0
zmienna programu, 211
— definiowana przez operacje,
— dzielona, globalna, 24
— — niezalezna, B
— uzywana w operacji,
— lokalna procesu, 241
— obserwowana,
wystepujaca w akcji, 241
— wystepujaca w instrukeji, 241
wystepujaca w procesie, 24
— wystepujaca w wyrazeniu arytmetycz-
nym,
wystepujaca w wyrazeniu logicznym,
24

zmienna zdaniowa dla programu,
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Symbole 1 oznaczenia

dd
—

cd
—

td
—

sd

gp

gpa

pp
action(t)
B(g,v)

B

E(e,v)
constraint(t)
c(t)

def(a)
delay(t)
delay(m)

o€ IR+
enabled(t, 1)
enabled(t, s)
expired(t, s
fireable(t, s)
Ty
r=Ui, I
vyerl

L'(y)
guard(t)
guards(q)
in(q)
T(v.a)
AeTUR;

l: (QI;---aQna'U)

label(t)
label(v,1,1")

lower _bound(t)

zalezno$é danych, str. [0
zalezno$¢ przeplywu sterowania, str. [Z1l
zalezno$¢ czasowa, str. [[Q

zalezno$é od synchronizacji, str.

relacja na stanach automatu globalnego i produktowego, str.
relacja na stanach programu i automatu, str.

relacja na stanach programu i zredukowanego programu, str. b7
akcja tranzycji t, str.

warto$é wyrazenia logicznego g dla wartosciowania v, str.
zbiér buforéw programu, str. 2]

warto$¢ wyrazenia arytmetycznego e dla wartoSciowania v, str.
warunek na zegarach dla tranzycji ¢, str.

zegar odpowiadajacy tranzycji ¢, str. EO

zbiér zmiennych definiowanych przez operacje a, str.
dozwolone opdznienie tranzycji ¢, str.

opdznienie na §ciezce , str.

etykieta przejscia czasowego

tranzycja t jest mozliwa do wykonania w konfiguracji I, str.
tranzycja t jest mozliwa do wykonania w stanie s, str.
tranzycja t jest przeterminowana w stanie s, str.

tranzycja t jest gotowa do wykonania w stanie s, str.

zbiér etykiet procesu P;, str. EII

zbidr etykiet programu, str. 211

etykieta przejicia akcyjnego

zbiér numeréw proceséw majacych etykiete ~, str.

dozoér tranzycji t, str.

zbiér operacji z dozoréw tranzycji wychodzacych z ¢ € Q, str.
zbiér tranzycji wchodzacych do stanu ¢, str.

wartosciowanie otrzymane z v po wykonaniu akcji a, str.
etykieta przejscia w systemie tranzycyjnym dla programu, str.
konfiguracja programu, str.

etykieta tranzycji ¢, str.

etykieta dla tranzycji automatu sktadowego, str. Bl

dolne ograniczenie dozwolonego op6znienia tranzycji t, str. [[4
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lower _bound_sign : (t) ostros¢ dolnego ograniczenia dozwolonego opdznienia tranzycji ¢, str. [

lower _bound(r) dolne ograniczenie opéznienia na §ciezce m, str.
lower _bound_sign : () ostros¢ dolnego ograniczenia op6Znienia na Sciezce 7, str.
M, model automatu globalnego 7A, str.
M model automatu produktowego 7A', str.
M model zredukowanego programu P’, str.
M, M, model programu P, str.
W warto$ciowanie opdznien, str.
u0 poczatkowe wartosciowanie op6znien, str.
1(q) op6znienie w stanie kontrolnym gq, str.
nut(P;) maksymalna liczba tranzycji pilnych wychodzacych z jednego stanu, str.
nut(q) liczba tranzycji pilnych wychodzacych ze stanu g, str.
opers(action(t)) zbiér wszystkich operacji z akcji tranzycji ¢, str. 241
opers(guard(t)) zbiér wszystkich operacji z dozoru tranzycji ¢, str. B4
opers(t) zbiér wszystkich operacji tranzycji ¢, str. 241
Ops zbiér wszystkich operacji programu, str. 24
out(q) zbidr tranzycji wychodzacych ze stanu g, str.
T Sciezka w procesie, str.
P; i-ty proces, str. 211
P! zredukowany i-ty proces, str. G0
P program, str. 2l
P’ zredukowany program, str.
U(X) zbiér warunkéw na zegarach ze zbior X, str.
P warunek na zegarach, str. [
PV zbiér zmiennych zdaniowych, str.
PV’ zbi6ér zmiennych zdaniowych dla automatéw sktadowych, str.
q€Q stan kontrolny, str. 2]
@ eq poczatkowy stan kontrolny, str. I
Q= q istnieje $ciezka z ¢ do g2 W procesie, str.
o= q istnieje niewidoczna $ciezka z g; do g2 w procesie, str.
Q=U~-,Q zbiér stanow kontrolnych programu, str. 21
i zbiér stanéw kontrolnych procesu P;, str. 211

zbiér stanéow w zredukowanym procesie P/, str.

R zbidér stanoéw, z ktorych sa osiagalne stany istotne w F;, str.
i zbiér stanéw istotnych w procesie P;, str.
s=(q1,--yqn,v, 1) stan programu, str.
s =(q?,...,4%,v° u°)  poczatkowy stan programu, str.
source(t stan 7rodlowy tranzycji ¢, str.
synch(t) czy tranzycja t jest synchroniczna, str.
b)) zbiér etykiet automatu TA, str.
3(N) zbiér numerdéw automatéw majgcych etykiete A, str.
o §ciezka w systemie tranzycyjnym, przebieg programu, str. B0
TS, system tranzycyjny automatu globalnego 7A, str. [l
78!, system tranzycyjny automatu produktowego 7A’, str. [Tl
78,78, system tranzycyjny programu P, str.
TS’ system tranzycyjny zredukowanego programu P’, str.
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TA automat globalny dla programu P, str. EIl

TA; i-ty automat sktadowy, str.

TA' automat produktowy, str. B

target(t) stan zrodlowy tranzycji ¢, str.

70 poczatkowe wartosciowanie zegaréw, str. [0

T warto§ciowanie zegaréw, str.

7(x) warto$é zegara x, str.

T= U?Zl T; zbiér tranzycji programu, str. ZII

T; zbior tranzycji procesu P;, str. 21

teT tranzycja, str. 211

upper _bound|(t) gorne ograniczenie dozwolonego opdznienia tranzycji ¢, str. [[7
upper _bound__sign : (t) ostro$é¢ gornego ograniczenia dozwolonego opdznienia tranzycji ¢, str. [
upper _bound(r) gbrne ograniczenie op6znienia na $ciezce m, str.

upper _bound__sign : (w) ostro$é¢ gérnego ograniczenia opdznienia na Sciezce , str.
upper _contr(t) gbrne ograniczenie na zegary dla tranzycji ¢, str. @0

upper _delay(t) gorne dozwolone opdznienie tranzycji ¢, str.

urgent(t) atrybut pilno$ci tranzycji ¢, str.

use(a) zbiér zmiennych uzywanych w operacji a, str.

v wartosciowanie zmiennych i buforéow, str.

10 poczatkowe wartoSciowanie zmiennych, str.

vars(a) zbiér zmiennych wystepujacych w operacji a, str.

vars(e) zbiér zmiennych wystepujacych w wyrazeniu e, str.

\% zbi6ér zmiennych programu, str. 2]

Vo zbiér zmiennych globalnych, str. 24

Vé zbiér niezaleznych zmiennych globalnych, str. Rl

Vi zbiér zmiennych lokalnych procesu P;, str. 24

v/ zbiér zmiennych od ktérych zalezy postaé niezmiennika procesu P;, str. B
1% funkcja warto$ciujaca stany z 7.5, str.

V funkcja wartosciujaca stany z 7.5’, str.

Vra funkcja wartosciujaca lokacje automatu globalnego, str.
V'ra, funkcja wartosciujaca lokacje i-tego automatu sktadowego, str. B4
Va funkcja wartosciujaca stany z 7.5’, str.

V', funkcja wartosciujaca stany 7%, str.

v(y) warto$¢ zmiennej y, str.

X zbiér zegarow automatu, str. [0

Y zbiér zegarow do wyzerowania, str. [0
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