Zur Homepage der Dissertation

CARL

VON

OSSIETZ.ISY
universitdt|OLDENBURG

Fakultat 1l — Informatik, Wirtschafts- und Rechtswissenschaften
Department fiir Informatik

Abstraktion und
Gegenbeispiel-gelenkte
Konstruktion von w-Automaten
zur Verifikation Schritt-diskreter
linearer Hybrider Systeme

Dissertation zur Erlangung des Grades eines
Doktors der Ingenieurwissenschaften

von

Dipl.-Inform. Marc Segelken

Gutachter:

Prof. Dr. Werner Damm
Prof. Dr. Bernd Becker

Tag der Disputation: 11. Juli 2007


http://docserver.bis.uni-oldenburg.de/publikationen/dissertation/2008/segabs07/segabs07.html
http://docserver.bis.uni-oldenburg.de/publikationen/dissertation/2008/segabs07/segabs07.html

ii



Vorwort

Eingebettete Systeme nehmen heute eine Vielzahl von Funktionen war und sind in
vielen technischen Anwendungsbereichen nicht mehr weg zu denken. Die Wich-
tigkeit dieser Systeme wird unterstrichen von den zentralen Aufgabenbereichen,
die Eingebette Systeme insbesondere in Transportsystemen inzwischen wahrneh-
men. Nicht selten sind diese sicherheitskritisch, d.h. eine Fehlfunktion kann schnell
nicht nur zu besonders hohen Folgekosten fiihren, sondern sogar Leib und Leben
von Menschen gefdhrden. Daraus ergibt sich die grofie Praxisrelevanz fiir die Ent-
wicklung und Anwendung automatisierter Verfahren im Rahmen des Entwick-
lungsprozesses, mit denen die korrekte Funktionsweise solcher Systeme nachge-
wiesen werden kann. Die Schwierigkeit der Bewiltigung der Komplexitét dieser
Systeme zeigt sich daran, daf trotz jahrelanger weltweiter Forschung heute solche
Verfahren nur auf kleine Teilsysteme erfolgreich angewendet werden kénnen. Je
nach Anwendungsbereich ist vielfach die Verwendung kontinuierlicher Grofien
zur Wahrnehmung regelungstechnischer Aufgaben ein erhebliches Hindernis, da
gerade hier die industriellen Anforderungen in Bezug auf Systemgrofie und die
aktuellen Moglichkeiten nach Stand der Forschung noch weit auseinanderklaffen.

Ein solches Themengebiet eignet sich daher ideal fiir eine Dissertation und ich
freue mich, dasich in der Abteilung meines Forschungsinstitutes ideale Vorrausset-
zungen vorgefunden habe, um mich mit diesem Thema eingehend zu beschéftigen.

Hier wire zunéchst die technologische Grundlage zu erwiahnen, die ich in Form
von leistungsfahigen Werkzeugen zur formalen Verifikation aufbauend auf einer
ideal geeigneten, abteilungsinternen Modellierungsprache bereits vorgefunden ha-
be. Dazu kommen viele bereits existente Kontakte zu Partnern aus der Industrie,
die nicht nur eine Vielzahl von Beispielanwendungen beisteuerten, sondern auch
einen Einblick in typische Probleme im derzeitigen Entwicklungsprozess erlaub-
ten, was mir insbesondere im Rahmen der EU-Projekte SafeAir und SafeAir 2,
sowie weiteren Projekten mit bekannten Firmen der Automobilindustrie zu Nutze
kam.

In der bemerkenswert groflen Schnittmenge an gemeinsamen Problemen war
die Notwendigkeit der Verifikation von eingebetteten Systemen mit kontinuierli-
chen Kontrollfunktionenen schnell wiederzufinden.

Auch hier gab es in meiner Abteilung bereits Vordenker, die vielversprechende
Ideen bereits zu Papier gebracht [BDG'98] und z.T. bereits in exemplarischer,
abgewandelter Form implementiertiert haben [Bri99], so daf ich bereits viel von
deren Funktionsweise, Starken und Schwichen lernen konnte. Auch, wenn auf
algorithmischer Ebene letztlich keine direkte Verwandtschaft mehr zu erkennen
sein sollte, so sind es doch zentrale Ideen dieser Vorreiter, die in der vorliegenden
Arbeit mit eingeflossen sind.

Aufgrund des praxisnahen Einstiegs, den mir die beschriebene Umgebung in
diese Thematik ermoglichte, bekam ich eine andere Perspektive fiir die Problem-
stellung, als dies bei der tiblichen Herangehensweise, der Publikationsrecherche
nach bestehenden akademischen Problemstellungen und deren bereits existenten
Losungsansitze, der Fall gewesen wire. Dies fithrte im Vergleich zum "Main-
stream” der existenten Ansdtze zur Verifikation von hybriden Systemen zu einer
etwas untypischen Herangehensweise, sowie zu einer Spezialisierung auf die Cha-
rakteristik industrieller Fallbeispiele, die sich erheblich von akademischen Beispie-
len unterscheidet.

Das Ergebnis ist ein Verfahren, das bei der praxisrelevanten Zielklasse der Mo-
delle eine sehr erfreuliche Effizienz aufzeigt. Gleichzeitig ermoglicht der Vergleich
mit akademisch getriebenen Ansitzen jedoch eine aufschlussreiche Betrachtung
von Unterschieden, aber auch Gemeinsamkeiten, aus der sich Erkenntnisse zur
weiteren Verbesserung nicht nur dieses hier vorgestellten Verfahrens, sondern auch
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kiinftiger anderer Verfahren ableiten lassen. Ich wiinsche dem Leser viel Spafd und
neue Einsichten in die Thematik bei der Studie dieser Dissertation.
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Zusammenfassung

Die sich stetig erhohende Anzahl eingebetteter Systeme nicht nur in allgegenwir-
tigen elektronischen Gerdten, sondern insbesondere auch in sicherheitskritischen
Einsatzumgebungen wie dem Transportwesen (Fahrzeugelektronik, Avionik) stellt
die Entwicklung dieser Systeme vor immer grofser werdenden Herausforderungen,
da trotz steigender Komplexitit die sicherheitskritischen Anforderungen an solche
Systeme gewdhrleistet werden miissen. Dank des modellbasierten Entwurfspro-
zesses konnen bereits in frithen Phasen der Entwicklung formale Verifikations-
methoden zum Nachweis sicherheitskritischer Eigenschaften eingesetzt werden,
welche diese Eigenschaften entweder bestitigen oder Widerlegungen selbiger in
Form von Simulationsldufen des Systems liefern konnen, die Eigenschaftsverlet-
zungen aufzeigen.

Industriell eingesetzte Verfahren, wie z.B. das Model-Checking, sind jedoch auf
diskrete Systeme eingeschrankt und konnen nicht direkt mit Berechnungen auf
kontinuierlichen Variablen umgehen, welche zunehmend auch in eingebetteten
Systemen zum Einsatz kommen. Zur Behandlung solcher Systeme mit unendli-
chen Zustandsrdaumen bieten sich u.a. Abstraktionstechniken an, welche unter ge-
eigneter Erweiterung des Systemverhaltens die Elimination aller kontinuierlichen
Berechnungen ermoglichen, ohne ein etwaiges Fehlverhalten des Systems dabei zu
verlieren. Das so vereinfachte System kann dann anstelle des komplexeren Aus-
gangssystems dem Model-Checking zum Nachweis von Eigenschaften unterzogen
werden. Da das Systemverhalten durch Abstraktion erweitert und nicht einge-
schrankt wird, konnen somit auf vereinfachten, endlichen Modellen Eigenschaften
fiir Systeme mit unendlichen Zustandsrdumen nachgewiesen werden.

Die Verwendung von Abstraktionstechniken fiihrt bei zu starker Vereinfachung
der Systeme i.d.R. jedoch zu ungiiltigen Widerlegungen der nachzuweisenden Ei-
genschaften, welche als solche zwar erkannt werden konnen, jedoch fiir den An-
wendungsfall in dieser Form nicht zweckdienlich sind. Zur Vermeidung dieser
ungiiltigen Widerlegungen haben sich automatische iterative Abstraktionsverfei-
nerungstechniken bewéhrt, in denen abhdngig von den bisherigen ungtiltigen Wi-
derlegungen das abstrakte Modell gezielt dergestalt verfeinert wird, daf$ nachfol-
gende Anwendungen des Model-Checkings insbesondere die bekannten falschen
Widerlegungen nicht wiederholt als Ergebnis liefern konnen. Die iterative Wieder-
holung von Verfeinerung der Abstraktion und Anwendung des Model-Checkers
ermoglicht hédufig eine Konvergenz des schrittweise verfeinerten abstrakten Sy-
stems zu einem Modell, auf dem schlieSlich eine Eigenschaft nachgewiesen oder
nachvollziehbar widerlegt werden kann.

Gegenstand dieser Arbeit ist ein neues iteratives Abstraktionsverfeinerungs-
verfahren fiir (Schritt-diskrete) Hybride Systeme, welches als Semientscheidungs-
verfahren durch inkrementelle Konstruktion eines w-Automaten und durch dessen
Parallelkomposition mit dem abstrakten Modell jegliches bereits entdeckte ungtil-
tige Verhalten des abstrakten Modells bzgl. der Berechnungen auf dem kontinuier-
lichen Zustandsraum fiir kiinftige Iterationen ausschliefst und somit bei wiederhol-
ter Anwendung des formalen Verifikationsverfahrens auf das verfeinerte abstrakte
Modell entweder zu einer belastbaren Bestdtigung der untersuchten Eigenschaft
bzw. zu einer nachweisbar giiltigen Fehlerdiagnose in Form eines Fehlerpfades
gelangen kann.

Das Verfahren eignet sich fiir im industriellen Kontext beobachtbare kontroll-
dominierte Systeme, welche sich durch einen grofien diskreten Zustandsraum und
einer relativ geringen Interaktion desselben mit Berechnungen auf dem kontinu-
ierlichen Zustandsraum auszeichnen. Durch Ausnutzung der hohen Multiplizitat
kontinuierlicher Berechnungen im diskreten Zustandsraum kann das Verfahren auf
dieser Modellklasse hdufig in wenigen Iterationen zu einem Ergebnis gelangen.
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Abstract

Embedded systems are increasingly used throughout modern society. These sys-
tems operate devices ranging from handheld devices to components in safety criti-
cal systems, such as automotive and avionic systems. As the range of applications
for these systems inside of safety critical operations expands, so does the need
for better scaling methods of requirement checking. With model-based develop-
ment processes, it is possible to apply formal verification methods, already in early
phases of the development process, to ensure compliance to the requirements of
system critical systems. These methods can approve or disprove requirements by
providing simulation scenarios which reveal the faulty behavior.

Industrially applied methods like model-checking are restricted to discrete sys-
tems and cannot be applied directly to models containing computations on contin-
uous variables, which are increasingly used in embedded systems. To cope with
such models comprising infinite state spaces among other approaches abstraction
techniques have proven of value. Abstraction techniques extend the behavior of
a system such that continuous computations can be eliminated from the model
without loosing any behavior possibly violating the property. Model-Checking is
applied to the simplified system instead of the original system to prove properties.
Since the behavior of the system is only extended and not restricted by abstraction,
properties for systems with infinite state spaces can be approved on simplified
finite models.

The application of abstraction techniques usually causes invalid falsification of
properties if the systems are oversimplified. This is detected, in fact, but is not
serviceable in the given use case. To avoid such false negatives automatic iterative
abstraction refinement techniques have proven of value. Based on previous invalid
falsification information the abstract model is selectively refined such that subse-
quent model-checking applications do not result in already known false negatives
again. The iterative repetition of applying refinement and model-checking enables
a convergence of the step-wise refined abstract system to a model, on which a
property can finally be proved or comprehensibly disproved.

Subject of this thesis is a new iterative abstraction refinement approach as
a semi-decision procedure for the verification of (step-discrete) hybrid systems,
which, by construction of a learning w-automaton and its parallel composition
with the abstract model, excludes any spurious behavior being observed so far
for subsequent iterations. Thus, repeated application of the formal verification
procedure on the refined abstract model might lead to a resilient affirmation of the
property under verification or to its verifiable valid refutation.

The approach is suitable for control dominated systems being observable in
industrial contexts, which exhibit huge discrete state spaces coming along with
relatively few interactions with the computations on the continuous state space.
By exploiting repeated occurrences of continuous computations in the discrete state
space the approach is able to provide a result within few iterations in many cases.
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Kapitel 1

Einfithrung

Eingebettete Systeme finden sich heutzutage in nahezu allen elektronischen Sy-
stemen, wie sie in industriellen Prozeflautomatisierungen, Transportvehikel und
Kommunikationssystemen bis hin zu einfachen Haushaltsgerdten zum Einsatz
kommen. Sie sind dadurch charakterisiert, daf$ sie als Teil eines Gesamtsystems
eine spezifische Aufgabe innerhalb ihrer (physikalischen) Umgebung wahrneh-
men, mit welcher sie fortwédhrend Informationen und Signale tiber Kommunika-
tionsleitungen oder tiber Sensoren und Aktuatoren austauschen, mit dieser also
in intensiver Wechselwirkung stehen. Diese Systeme sind als reaktive Systeme
konzipiert, die im Allgemeinen nicht terminieren und deren Verhalten somit auch
nicht durch endliche Ein-/Ausgaberelationen beschrieben werden kann, wie dies
bei transformierenden System der Fall ist.

Besafien eingebettete Systeme friiher eher informative Funktionalitat, z.B. fiir
Situationsanalysen (Anzeigen einer Geschwindigkeit) oder Situationsbewertung
(Warnanzeigen bei Erreichen definierter Situationen), so werden sie heute zuneh-
mend zur Aktionsausfithrung (X-by-wire Anwendungen) oder gar zur aktiven
Kontrolle wichtiger Prozesse (Autopiloten) eingesetzt.

Durch die zunehmende Ubernahme vieler Teilfunktionen durch eingebettete
Systeme werden deren Anzahl und Komplexitdt immer hoher. So finden sich heut-
zutage in einem marktiiblichen Automobil schon mehr als 80 Mikroprozessoren,
die in verteilter Form einen Gesamt-Softwareumfang von mehreren Millionen Zei-
len Source-Code ausfiihren. Die Kosten fiir die Erstellung solcher Funktionalitdten
schiefit dabei tiberproportional in die Hohe. Bereits im Jahre 2000 machten diese bis
zu 30% der Fahrzeugkosten aus (W.Reitzle, BMW,2000) und bereits zu dieser Zeit
ist man davon ausgegangen, dafl 90% der Innovationen eines Fahrzeugs sich in
der Elektronik wiederfinden (Daimler Chrysler Technology Conference, Stuttgart,
2000).

Die von eingebetteten Systemen wahrgenommenen Aufgaben sind vielfach si-
cherheitskritischer Art, d.h. ein Versagen des Systems kann todliche Konsequenzen
oder doch zumindest 6konomisch katastrophale Folgen haben. Als Beispiele wire
hier ein Fehlverhalten der Bremsenansteuerung in einem Automobil zu nennen,
welches sicherlich als sicherheitskritisch einzustufen ist. Selbst bei glimpflichem
Ausgang des ersten Vorfalls eines fehlerhaften Bremssteuerungsverhaltens ist die
finanzielle Belastung der umgénglich zu erfolgenden Riickrufaktion enorm. Daher
sind diese Art von Systemen vor ihrem praktischen Einsatz im besonderen Mafle
hinsichtlich ihrer Korrektheit zu iiberpriifen - eine immer schwieriger werdende
Herausforderung bei wachsender Komplexitit, Anzahl und Interoperabilitit ein-
gebetteter Systeme in fast allen Einsatzbereichen.

Modellbasierte Entwurfsprozesse haben sich bei der Entwicklung solcher Syste-
me bewdhrt, da bereits in frithen Phasen der Entwicklung formale ausfiihrbare Spe-
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zifikationen vorliegen, die bereits auf die gegebenen Anforderungen und mogliche
Probleme hin untersucht werden kénnen. Dabei kommen im industriellen Kontext
i.d.R. Simulations- und Test-basierte Verfahren zum Einsatz. Bei steigender Grofse
und Komplexitdt dieser Systeme ist durch solche Verfahren jedoch immer weniger
zu gewdhrleisten, daf$ alle relevanten Szenarien durchgespielt werden kénnen, zu-
mal gleichzeitig die so genannte Time-to-Market-Spanne einen engen Zeitrahmen
diktiert, welcher tendenziell immer kleiner wird.

An dieser Stelle sind Analysemethoden wie insbesondere die formale Verifi-
kation der Modelle zur automatischen Uberpriifung der textuell dokumentierten
Spezifikationen eine grofie Hilfe, da sie bei wenig zu investierendem Aufwand in
der Anwendung eine belastbare umfassende Zusicherung der Einhaltung der Spe-
zifikation nachweisen kénnen, bzw. eine Verletzung derselben einschliefllich de-
taillierter Diagnoseinformationen aufdecken konnen. Die heutigen Grenzen beim
Einsatz dieser Technologie sind allgemein in der Komplexitiat der Modelle zu fin-
den, da auf dem Stand der Technik nur eine Modellgrofie verifiziert werden kann,
diei.d.R. nur die Verifikation einzelner Subkomponenten groferer Systeme gestat-
tet. Insbesondere eine besondere Teilklasse eingebetteter Systeme, die so genannten
Hybriden Systeme, welche (Zeit-kontinuierliche) Berechnungen auf einem konti-
nuierlichen Zustandsraum durchfiihren, stellen eine grofse Herausforderung dar
und die bislang bekannten Methoden sind weit von einer Anwendung auf indu-
strielle Modelle entfernt, da die Komplexitatsgrenze bereits von kleinen Modellen
gesprengt wird.

Zur Reduzierung der Modellkomplexitdt im Allgemeinen sind Abstraktions-
verfahren ein vielversprechender Ansatz, da sie unter Beibehaltung des relevanten
Verhaltens des Modells selbiges signifikant mitsamt seiner Komplexitét vereinfa-
chen konnen, ohne dabei notwendigerweise die Qualitdt der Beweisaussage zu
mindern. Fiir Hybride Systeme sind Abstraktionsverfahren besonders interessant,
da sie aus einem unendlich grofien Zustandsraum, aufgespannt durch eine Anzahl
endlicher diskreter Zustdnde kombiniert mit allen denkbaren Zustidnden eines
mehrdimensionalen Kontinuums, ein rein diskretes, endliches Modell erzeugen
konnen, auf dem die nachzuweisende Eigenschaft trotz der Transformation bewie-
sen, bzw. einschliefSlich Diagnoseinformationen widerlegt werden kann.

Auch mit diesem Losungsansatz sind existierende Methoden hinsichtlich der
handhabbaren Modellgrofie schnell an ihre Grenzen zu bringen. Dies gilt im Beson-
deren fiir Hybride Systeme, die neben vielen kontinuierlichen Dimensionen auch
einen groflen diskreten Zustandsraum aufweisen, wie dies haufig in industriellen
Modellen der Fall ist. An dieser Stelle soll das in dieser These vorgestellte w-CeGar
Verfahren [Seg07] die Komplexitiatsgrenzen deutlich nach oben verschieben.

1.1 Modell-basierter Entwurfsprozef

Ein Modell-basierter Entwurfsprozefs beinhaltet bereits in frithen Phasen der Ent-
wicklung eines Systems ein ausfiihrbares, abstraktes Modell der Spezifikation, wel-
ches zumeist in graphischer Form vorliegt. Ein solches Vorgehen wird insbesondere
von Computer Aided Software Engineering Werkzeugen (Cask-Tools) unterstiitzt
und birgt folgende Vorteile in sich:

e Anforderungen werden strukturell modelliert (Divide & Congquer)

e Festlegung von Schnittstellen, Kommunikationsverhalten und Interoperabi-
litat erfolgt frithzeitig

e Graphische Représentationen begiinstigen Austausch und Verstidndnis der
Spezifikation zwischen Ingenieuren

2



Analysis Specification/Design

System
Validation

System
Integration

Detailed Software
Design

NI

tested
prototypes

Implementation

Test Implementation

(a) Spiralmodell (b) V-Modell

Abbildung 1.1: Modelle des Entwurfsprozesses

e Gegentiber textuellen Anforderungsdefinitionen stellen Spezifikationen in
Form von abstrakten Modellen formal eindeutige Anforderungen dar und
erleichtern die Anforderungsanalyse

e Ausfiihrbarkeit durch Simulation erlaubt frithe Analyse des Entwurfs auf der
Systemebene und ermdglicht frithe Detektion von Entwurfsfehlern

e Durch Einsatz von Case-Tools besteht die Moglichkeit der graphischen Ani-
mation des Modells wahrend der Simulation

e Inkrementelle Verfeinerung der Systemkomponenten unterstiitzt Entwurfs-
und Entwicklungsprozef3

o Case-Tools ermoglichen automatische Code-Generierung, d.h. die Spezifika-
tionssprache wird bis zur Erzeugung des Produktionscodes fiir Zielprozessor
(Targetcode) beibehalten

e Case-Tools ermoglichen automatische Generierung von Testszenarios zur
Validierung von Spezifikation und Implementation, sowie dem in Hardware
umgesetzten System

Die Vorgehensweise in einem modellbasierten Entwurfsprozefs wird dabei so-
wohl durch das Spiralmodell [Boe86] als auch durch das V-Modell [ESt97] organi-
siert, welche in Abbildung|[T.1| gegentibergestellt sind. Beide Modelle beschreiben
einiteratives Vorgehen und legen die jeweiligen Phasen des Entwurfsprozesses fest.
Im Spiralmodell zeigt der Winkel der Position in der Spirale die jeweilige Entwurfs-
phase an. Demgegentiber beschreibt das V-Modell eher die Entwurfsphasen mit
Hinblick auf die Strukturierung und Abstraktion der Anforderungen auf der Ebe-
ne des Systementwurfs, des Architekturentwurfs, der Verfeinerung des Entwurfs
und der Implementation. Die mit diesen Phasen einhergehende Dekomposition
des Modells in Teilkomponenten wird in dem zweiten Strang des V-Modells durch
die jeweilig dazugehorige Integration auf Software- und Systemebene wieder auf-
gehoben.

Es existieren verschiedene Qualitdtsstandards, welche in Abhédngigkeit des An-
wendungsbereichs unterschiedlich abgestufte Qualitdtsabsicherungen nicht nur
bzgl. des Produkts, sondern auch bzgl. des Entwicklungsprozesses definieren und
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einfordern. Hier wire z.B. der Standard Do-178B [RTC92] zu nennen, der in der
Luftfahrt von grofier Bedeutung ist.

1.2 Rolle der Formalen Verifikation

Zur Sicherung des Qualitdtsstandards der erstellten Systeme werden in industri-
ellen Prozessen vorwiegend die Verfahren Simulation und Testen eingesetzt. Bei
Letzterem existieren verschiedene Abstufungen der zu erzielenden Uberdeckung
(Coverage), welche Kriterien einfacherer Art wie Anweisungsiiberdeckungen (State-
ment Coverage) verwenden, oder aber auch komplexere Kriterien wie die Uber-
deckung sdmtlicher KontrollflufSpfade des Systems (Path Coverage). Unabhéngig
von der Definition des Testkriteriums ist festzustellen, dafy die Anzahl der mog-
lichen verschiedenen Simulationsldufe vorgegebener Liange exponentiell in der
Grofse des erreichbaren Zustandsraumsﬂ des Systems anwiéchst, was eine Voll-
standigkeit von Test-basierten Verfahren zum Nachweis der Korrektheit eines Sy-
stems bei nicht-trivialer Grofle praktisch unmoglich macht. Auf der anderen Seite
sind Testverfahren aufgrund der Unvollstindigkeit der Abdeckungen fiir Syste-
me beliebiger Grofie anwendbar. Daher werden Testverfahren und automatische
Testmuster-Generierungen vorwiegend fiir groffe Modelle und zur Validierung
von Hardware-Implementierungen eingesetzt.

Aufgrund der Unvollstindigkeit der Testverfahren bleiben in der Praxis im-
mer wieder Randfélle des Systemverhaltens beim Testen unbeachtet, welche durch
unerwartete oder nicht bedachte Kombinationen von Eingabebelegungen des Sy-
stems verursacht werden konnen. Genau hier sind jedoch oftmals die Fehlerquellen
verborgen, welche zu katastrophalen Folgen fiihren konnen.

Genau an dieser Stelle sollten formale Verifikationsverfahren zum Einsatz kom-
men, da diese beziiglich einer formal spezifizierten Eigenschaft eine vollstindige
Analyse des Systems durchfiihren und mit einem mathematisch abgesicherten
Ergebnis aufwarten konnen. Die nachzuweisenden Eigenschaften entspringen ty-
pischerweise der anfanglich erstellten Anforderungsdefinition, werden jedoch im
Rahmen der im V-Modell empfohlenen strukturellen Dekomposition der Funktion-
alitdt durchaus auch mit lokalen Eigenschaften erganzt, die sich nur auf Subkom-
ponenten beziehen und haufig deren Zusammenspiel adressieren. Dieser Umstand
kann zur Komplexitdtsbewiltigung im Rahmen von kompositionellen Verifikati-
onsansatzen ausgenutzt werden [Wit06].

Formale Verifikationsmethoden kénnen auf jede Komponente und jedes System
angewendet werden, soweit es in einer allen Komponenten gemeinsamen Sprache
reprasentiert ist und sich innerhalb der Komplexitdtsgrenzen dieser Methoden
bewegt. Im Spiralmodell sind formale Verifikationsmethoden somit in den Test-
und Analysequadranten einzusetzen. Bei dem Modell-basierten Entwurfsprozef3
liegt schon friih ein ausfiihrbares Modell vor, welches entsprechend ebenso friih
schon formalen Verfikationsprozessen unterzogen werden kann. Dadurch kénnen
bereits an dieser Stelle Fehler in der Spezifikation aufgedeckt werden. Im Rahmen
der existenten Komplexititsbeschrankungen kann die formale Verifikation begin-
nend an diesem Punkt im V-Modell-basierten Entwurfsprozefs alle Schritte bis zur
Software-Integration begleiten und dabei die Korrektheit der Verfeinerungen und
Implementierungen der beteiligten Komponenten sicherstellen.

Der anschlieflende Schritt der Systemintegration schliefit i.d.R. die Ebene der
konkreten Hardware-Integration mit ein, welche sich formalen Verifikationsverfah-
ren entzieht, da diese eine homogen reprasentierte Verhaltensbeschreibung erfor-
dern. Hier mufS entsprechend wieder auf Test-Verfahren zurtickgegriffen werden,

lgenauer: der Umfang der Transitionsrelation beschrankt auf erreichbare Zustinde
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Abbildung 1.2: Geschlossener Regelkreis zwischen Steuerungssystem und physi-
kalischer Umgebung

um ein korrektes Verhalten so weit wie praktisch moglich abzusichern.

Die Techniken der formalen Verifikation sind zu unterteilen in die Klasse der
halb- und vollautomatischen. Erstere sind die deduktiven Verifikationsverfahren,
welche Expertenwissen iiber deren Benutzung voraussetzen und mit erheblichem
Aufwand in der Anwendung verbunden sind. Dieser Umstand ist ursachlich fiir
deren geringe Verbreitung im industriellen Umfeld, da Ingenieure fiir gewohnlich
weder iiber das benétigte Expertenwissen verfiigen, noch eine ausreichende Zeit-
spanne fiir eine solche Anwendung zur Verfiigung steht. Von einem 6konomisch
betrachteten Standpunkt sind solche Verfahren daher zu teuer, obwohl diese keine
grundsatzlichen Beschrankungen hinsichtlich Modellkomplexitidt oder Endlichkeit
des Zustandsraums voraussetzen. Im Gegensatz dazu sind die vollautomatischen
Verifikationsverfahren aufgrund der Push-Button Technik prinzipiell sehr einfach
anwendbar, wenn man einmal von der ohnehin zu erfolgenden Erstellung der
nachzuweisenden formalen Eigenschaft absieht. Als Nachteil dieser Verfahren ist
dafiir jedoch die Einschrankung der analysierbaren Modelle hinsichtlich Kom-
plexitdt und Endlichkeit des Zustandsraums in Kauf zu nehmen, wobei letztere
Einschrankung durch Einsatz geeigneter Abstraktionsverfahren relativiert werden
kann.

1.3 Besonderheiten Hybrider Systeme

Eingebettete Systeme nehmen neben ihren diskreten Verhalten hinsichtlich interner
diskreter Zustandsabldufe und ihrer Kommunikation mit der AuSenwelt tiber dis-
krete Signale auch hiufig die Steuerung regelungstechnischen Aufgaben war. Auf-
gabengebiete sind hier beispielsweise die Stabilisierung instabiler Regelstrecken,
Regulierungen auf Sollwerte, Trajektorienfolgen durch Folgeregler, Storentkopp-
lungen und Uberwachungen mit Fehlerdiagnose. Beispiele fiir solche Aufgaben
finden sich bei Autopiloten in der Luftfahrt und Schiffahrt und in der Kraftfahr-
zeugtechnik bei Tempomaten, Antiblockiersystemen, Aktivlenkungen, usw.

Regelungstechnische Aufgabe beziehen sowohl in der Sensorik, als auch in der
Aktuatorik die Verarbeitung analoger Wertgrofien ein, die als solche auch intern
im Steuerungssystem eingelesen und reprasentiert werden miissen. Da analoge
Grofien ihrer Natur gemaf3 einen kontinuierlichen Wertebereich aufweisen, sind
in der Digitaltechnik tiblicherweise Kodierungen in Gleit- oder Festpunktdarstel-
lung tiblich, welche in diskreten Berechnungsschritten verarbeitet werden. Auf der
anderen Seite muf3 bei vollstindiger Berticksichtigung des geschlossenen Rege-
lungssystems die durch Differentialgleichungen beschriebene Zeit-kontinuierliche
Verdanderung physikalischer GrofSen einbezogen werden, da eine digitalisierte Be-
trachtungsweise nur approximierend die Ablaufe beschreiben kann.

Eine allgemeingiiltige Modellierung geschlossener Regelkreise muf3 daher not-
wendigerweise Zeitkontinuitdt mathematisch beschreiben, woraus sich die Defi-
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nition Hybrider Systeme als Kombination von endlichen Automaten mit paralle-
len, mit diesen in Wechselwirkung stehenden Differentialgleichungen ergibt. Diese
beinhalten ebenfalls Schwellwertbedingungen und unstetige Spriinge im Wert-
kontinuum, welches den diskreten Verhaltensanteil widerspiegelt und Hybride
Systeme als solche charakterisiert.

Die verwendete Digitaltechnik eingebetteter Systeme reduziert diese formal auf
diskrete Automaten endlichen Zustandsraums, so dafs eine exakte Modellierung
selbiger auf wertkontinuierliche Darstellungen verzichten kann und streng genom-
men auch mufy, da numerisch motivierte Abweichungen idealisierter Berechnun-
gen andernfalls nicht nachvollziehbar waren. Von diesem Standpunkt aus ist ein
Hybrides System erst dann gegeben, wenn der gesamte Regelkreislauf betrachtet
wird, mit einem rein diskreten Steuerungssystem und einer rein kontinuierlichen
physikalischen Umwelt.

Diese Betrachtung ist in der formalen Verifikation aus komplexitédtstechnischer
Sicht jedoch problematisch, da bei heutigen eingebetteten Systemen bereits Pro-
zessoren mit doppelt-genauer Gleitkommadarstellung zum Einsatz kommen, was
bei exakter diskreter Modellierung des Steuerungssystems eine Zustandsraum-
vergroflerung um den Faktor 2% fiir jede verwendete Gleitkommavariable bein-
haltet. Zudem wird die Zustandsiibergangsrelation bei Nachbildung paralleler
arithmetischer Operationen insbesondere bei Multiplikations- und Divisionsope-
rationen die heutige Komplexitdtsgrenze auch von symbolisch arbeitenden Model-
Checkern sprengen, so daf$ eine formale Verifikation ohne Abstraktionsmethoden
nicht moglich ist. Verfahren zur formalen Verifikation solcher Steuerungssysteme
beriicksichtigen daher im Allgemeinen nicht die durch die Digitaltechnik beding-
te rein diskrete Modellreprésentatio sondern behandeln als Wert-kontinuierlich
anzusehende Groflen weiterhin als solche, um die Komplexitit des diskreten Ver-
haltensanteils des Hybriden Systems nicht weiter zu erhohen. Dennoch bleibt auch
bei dieser Betrachtungsweise folgende Unterscheidung zwischen diskreten Steue-
rungssystemen mit Wert-kontinuierlichen Verhaltensanteilen und geschlossenen
Regelkreisen unter Einbeziehung physikalischer Gesetze zu beobachten:

o Geschlossene Regelkreise (closed loop) miissen fiir die Modellierung der physi-
kalischen Umgebung Zeitkontinuitdt durch Differentialgleichungen bertick-
sichtigen, wihrend

e Steuerungssysteme innerhalb dieser Regelkreise (open loop) in der heute
ublichen digitalen Verarbeitungstechnik nur Schritt-diskrete Berechnungen
durchfiihren kénnen und insbesondere nicht durch Differentialgleichungen
beschrieben sind.

Dementsprechend folgt hieraus die Kategorisierung der Schritt-diskreten Hybri-
den Systeme, welche eine relevante Teilmenge der Zeit-kontinuierlichen Hybriden
Systeme darstellen. Die Anforderungen und nachzuweisenden Eigenschaften wer-
den im Rahmen des V-Modells des Entwurfsprozesses fiir die Steuerungssysteme
entworfen, da die Anforderungen fiir den geschlossenen Regelkreis sich so nicht ftir
einen Systementwurf eignen. Daher ist hdufig das Steuerungssystem auch Gegen-
stand der formalen Verifikation, und nicht der geschlossene Regelkreis. Als Beispiel
sei hier ein Autopilotsystem angefiihrt, welches bei Absinken der Geschwindigkeit
automatisch den Schub erhohen soll. Dies wére die in der Praxis zu verifizierende
Eigenschaft fiir das Flugzeug, und nicht, ob es mit Hinblick auf aerodynamische
Naturgesetze und terrestrischen Bedingungen unter allen Umstdnden in der Luft

2 Ausnahme bilden hier natiirlich beispielsweise die formale Verifikation von Gleitkommaeinheiten
von Prozessoren, bei denen eine vollstandige Beriicksichtigung der diskreten Modellierung ausdriick-
lich erwiinscht ist.



bleibt, bis ihm das Kerosin ausgeht, wenn dies auch die zugrunde liegende Moti-
vation ist.

Die Verifikation solcher Eigenschaften bilden die Problemstellung, der sich die-
se Dissertation fiir Schritt-diskrete Hybride Systeme widmet. Hier wird ein Ver-
fahren vorgestellt werden, das diese Systeme bis zu einer Grofe verifizieren kann,
die hinsichtlich des Umfangs des diskreten Zustandsraums erheblich hoher liegt,
als die der vorhandenen Verfahren zur Verifikation Hybrider Systeme.

Der folgende Abschnitt vermittelt einen kurzen Uberblick iiber die existenten
Verfahren.

1.4 Uberblick vorhandener Ansitze zur formalen Ve-
rifikation Hybrider Systeme

Es gibt eine Vielzahl von Ansédtzen zur formalen Verifikation Hybrider Systeme,
welche sich alle der Abstraktionstechnik bedienen, um den unendlichen Zustands-
raum in einen endlichen zu transformieren. Eine Sonderrolle hierbei bilden die
bereits erwdhnten deduktiven Ansitze, welche mit sog. Theorembeweiser durch
logisches Schliefien eine Eigenschaft beweisen oder widerlegen konnen (z.B. PVS,
[ORS92, I0S03])). Da diese nicht mit Zustandsrdumen rechnen, sind sie fiir hybri-
de Modelle gleichermafsen geeignet wie fiir diskrete. Dariiber hinaus gibt es viele
Verfahren zur Verifikation Zeit-kontinuierlicher Hybrider Systeme, die im konti-
nuierlichen Zustandsraum geeignete Uberapproximationen von Berechnungsab-
laufen bestimmen. Hier werden hédufig Quader-, Polyeder- oder Ellipsoid-formige
Mengenbeschreibungen verwendet, um erreichbare Zustdnde zu charakterisieren
und mithin den kontinuierlichen Zustandsraum zu partitionieren. Typisches Pro-
blem hierbei ist die aufwendige Zustandsreprasentation fiir eine grofiere Anzahl
von Dimensionen des kontinuierlichen Zustandsraums, welche zu verschiedenar-
tigen Ansatzen der Vereinfachung selbiger gefiihrt haben, z.T. auch mit Hilfe vom
Benutzer zu spezifizierender Vorgaben wie Pradikate (z.B. [ADIO2]) oder Normal-
vektoren (z.B. bei PHAVer [Fre05])), mit welchen eine kompaktere Darstellung und
dadurch vereinfachte Durchfiihrung der Verifikation erreicht werden soll.

Neben den bereits genannten wiren weitere Vertreter dieser Form der Verifika-
tion HyTecu [HH94|, HyrerTecH [HHMWTO00], d/dt [ADMQ2], Kronos [BDM*98],
Uppaal [BLL*96], veriSurrr [BT00], checkmate [SKOO], sowie das in [ADIO6] be-
schriebene Verfahren.

Die Ansitze sind hinsichtlich der Komplexitit der von ihnen verifizierbaren
Systemen jedoch stark eingeschridnkt. Die Anzahl der Dimensionen des kontinu-
ierlichen Zustandsraums darf einstellige Anzahlen i.d.R. nicht tiberschreiten und
die Anzahl diskreter Zustiande ist im Allgemeinen auf wenige Tausend beschrédnkt.
Damit sind industrielle Anwendungen dieser Verfahren in dem derzeitigen Ent-
wicklungsstand praktisch ausgeschlossen.

Desweiteren existieren Verfahren, die den kontinuierlichen Zustandsraum nicht
direkt partitionieren, sondern ohne Betrachtung der letztlich immer implizierten
Partitionierung eine Abstraktionsverfeinerung im diskreten Zustandsraum durch-
fithren. Ebenso wie das INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren [CFH' 03] gehort das in
dieser Dissertationsschrift vorgestellte w-Cecar Verfahren [Seg07] dazu.

Unerwihnt bleiben sollen auch nicht die Ansétze des Bounded Model Checkings,
wo SAT-basierte Verfahren das Verhaltensmodell des Hybriden Systems fiir eine
vorgegebene Anzahl von Berechnungsschritten in eine MILP-Formel (Mixed In-
teger Linear Programing) tibersetzen, welche dann mit Verfahren zur Losung von
Erfuillbarkeitsproblemen behandelt werden, wie z.B. in HYSAT [FHO5||.

Fiir die historische Entwicklung dieser Arbeit von Bedeutung ist der Ansatz
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des First-Order-Model-Checkings [BDG* 98|, welcher derzeit weiterentwickelt und
evaluiert wird [DDH* 06, DDH*07,IDMO™07]. Bereits hier liegt die Idee zugrunde,
grofse diskrete Zustandsrdume durch eine BDD-Représentation mit dem bekannten
CTL-Model-Check-Algorithmus zu verifizieren, wihrend kontinuierliche Zustan-
de durch eine kompakte, tiberapproximierende, symbolisch-algebraische Darstel-
lung Berticksichtigung finden, die nach jedem Iterationsschritt des Model-Check-
Suchalgorithmus durch einen integrierten First-Order-Model-Checker berechnet
und tberpriift werden.

Dieser Ansatz wurde in abgewandelter Form in [Bri99] dergestalt umgesetzt,
dafd potentiell auftretende Berechnungsfolgen in wéhlbarer Tiefe vorab berechnet
und gegebenenfalls im abstrakten Modell unterbunden werden, sofern der Lo-
sungsraum kontinuierlicher Zustédnde entsprechender diskreter Transitionsfolgen
leer ist. Aufgrund der exponentiell anwachsenden Anzahl moglicher Berechnungs-
folgen ist das Verfahren jedoch nicht praxistauglich fiir eine nicht-triviale Anzahl
verschiedener regelungstechnischer Gesetze. Hervorzuheben ist jedoch hier, daf3
die Berechnungsfolgen bereits unabhangig von diskreten Transitionen betrachtet
und ausgeschlossen wurden, so daf$ es fiir Systeme mit grolem diskreten Zustands-
raum geeignet war.

1.5 Neuer Ansatz zur Problemlosung

Das Problem der Verifikation von kontrolldominierten Schritt-diskreten Hybri-
den Systemen mit grofien diskreten Zustandsrdumen soll in dieser Dissertation
durch ein neues iteratives Abstraktionsverfeinerungsverfahren namens w-CeGar
behandelt werden. Dabei soll neben dem grofien diskreten Zustandsraum auch ein
grof3er kontinuierlicher Zustandsraum behandelt werden konnen, so da8 mit Hilfe
der verbreiteten Case-Tools in industriellen Kontexten erstellte Modelle in ihrer ty-
pischen Charakteristik verifiziert werden konnen. Hierbei soll insbesondere auch
die Zertifizierbarkeit ermoglicht werden, d.h. es mufs moglich sein, die Einhaltung
von Eigenschaften nachweisen zu konnen.

Die Zielstellung soll durch ein neues Abstraktionsverfahren erreicht werden, bei
dem mit einer starken Vereinfachung des Systems beginnend ein abstraktes System
schrittweise verfeinert wird, bis die zu verifizierende Eigenschaft nachgewiesen ist,
oder diese nachweislich widerlegt werden kann. Im Unterschied zu existierenden
Verfahren wird bei diesem neuen Ansatz aus den Iterationen mehr Information aus
den ungiiltigen Widerlegungen gewonnen, wodurch eine stiarkere Verfeinerung
ermoglicht und mithin die Anzahl der benétigten Iterationen und damit die der
Gesamtlaufzeit reduziert werden kann.

Die bereits erwidhnten Ideen des First-Order-Model-Checkens aus [BDG' 98]
und [Bri99] finden dabei in sofern Verwendung, als dafs sowohl ein BDD-basiertes
Model-Check-Verfahren eingesetzt werden kann und ungiiltige Transitionsfolgen
im diskreten Zustandsraum verhindert werden, als auch sich wiederholende konti-
nuierliche Berechnungsabldufe in verschiedenen diskreten Systemzustandsfolgen
global ausgeschlossen werden, sofern sie keine mogliche Berechnungsfolge dar-
stellen.

Umgesetzt wird das Verfahren durch umfassende Analysen ungiiltiger Wider-
legungen zur Extraktion moglichst allgemeingtiltiger Griinde fiir deren Ungtiltig-
keit (Konflikte) und den globalen Ausschlufs dieser Griinde in kiinftigen Iterationen
durch das Erlernen dieser Griinde durch einen w-Automaten, welcher zur Verfei-
nerung des Systems mit einer einfachen Abstraktion kombiniert wird.

In dieser Dissertation wird neben der konzeptionellen Beschreibung des Verfah-
rens und seiner Umsetzung selbiges auf ein vorgestelltes Fallbeispiel angewandt,
wodurch das Erreichen der gesetzten Zielstellung validiert wird.
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1.6 Struktur der Dissertation

Diese Arbeit ist in acht Kapitel gegliedert, welche die folgenden Inhalte vorstellen:

Kapitel 2 gibt eine Einfiihrung in die Grundlagen von Automaten, Transiti-
onssystemen, Kripke-Strukturen, Temporalen Logiken, dem CTL-Model-Check-
Algorithmus und dem Begriff der formalen Abstraktion.

In Kapitel 3 werden Hybride Automaten vorgestellt, sowohl in Zeit-kontinuier-
licher, als auch in Schritt-diskreter Form. Hier findet eine sehr einfache syntaktische
Struktur Verwendung, welche als konzeptionelle Reprasentation nachfolgend vor-
gestellte Algorithmen hinsichtlich der Formalisierung vereinfachen. Neben den
einfach strukturieren Hybriden Automaten wird in diesem Kapitel auch die Struk-
tur eines erweiterten Hybriden Automaten mit multiplen Transitionen zwischen
zwei Zustdnden vorgestellt. Mit der angegebenen Abbildung auf einfache Hybride
Systeme kann das folgende Kapitel sich in seinen Ausfithrungen jedoch auf die
einfache Automatenstruktur beschranken.

Das Kapitel 4 beinhaltet die konzeptionelle Beschreibung des iterativen Ab-
straktionsverfeinerungsverfahrens auf Basis der in Kapitel 3 definierten Hybriden
Systeme, wobei der Schwerpunkt hier auf Schritt-diskrete Hybride Systeme gelegt
wird. Hier wird die Motivation und Strategie des Verfahrensansatzes diskutiert
und dieses zunichst in einfacher Form in seinen wesentlichen Phasen, der initia-
len Abstraktion, der Pfadanalyse, sowie der Verfeinerung der Abstraktion durch
einen lernenden w-Automaten beschrieben. Nach dem Beweis der Korrektheit des
Verfahrens werden Terminierungsbedingungen und die Verwendung von CTL-
Model-Checking diskutiert. Ebenfalls auf der konzeptionellen Ebene werden be-
reits zentrale Erweiterungen des Verfahrens vorgestellt, die die Konvergenz des
Verfahrens erheblich beschleunigen kénnen. Das Kapitel wird nach der Ubertra-
gung des Verfahrens auf Zeit-kontinuierliche Systeme durch einen Vergleich mit
verwandten Arbeiten abgeschlossen.

Das Kapitel 5 fiihrt den Leser in die Welt der im industriellen Kontext erstellten
Schritt-diskreten Hybriden Systeme ein und beinhaltet neben der Kurzdarstel-
lung einer Auswahl an Case-Werkzeugen (Computer Aided Systems Engineering),
deren Moglichkeiten und typische Verwendung die Vorstellung eines konkreten
Fallbeispieles, einem einfachen Autopilotensystem zur Kontrolle der Hohe eines
Flugobjekts im dreidimensionalen Raum unter Einwirkung der Stérgrofie Wind.

War Kapitel 5 in weiterem Sinne das Gegenstiick zu Kapitel 3, da gegentiber
den formal definierten, konzeptionellen Reprasentationen von Hybriden Systemen
nun die in der Praxis existierenden Systeme beschrieben worden sind, so ist Ka-
pitel 6 nun als entsprechendes Gegenstiick zu Kapitel 4 anzusehen. Hier wird das
konzeptionell in Kapitel 4 bereits vorgestellte Verfahren auf die Reprédsentations-
ebene imperativer Sprachen, hier insbesondere die Sprache SMI, mit Bezug auf
die in Kapitel 5 vorgestellten Modelle tibertragen. Aufgrund der unterschiedlichen
Darstellungen der Modelle sind auch hier die entscheidenden Verfahrensschritte
weitestgehend formalisiert, um eine prazise Vorstellung der Umsetzung zu vermit-
teln. Dartiber hinaus beinhaltet dieses Kapitel aus Vollstandigkeitsgriinden kurze
Beschreibungen in nicht unmittelbar zum Verfahren gehorige Transformations-
schritte, soweit sie fiir die praktische Anwendung des Verfahrens elementar sind.

In Kapitel 7 wird die Anwendung des Verfahrens zur Verifikation von Eigen-
schaften des in Kapitel 5 préasentierten Fallbeispiels vorgestellt, wobei hier auf zwei
weitere Beispielmodelle Bezug genommen wird. Die aus den Verifikationsexperi-
menten gewonnenen statistischen Daten werden durch graphische Verlaufskurven
der wichtigsten Eckdaten des iterativen Verfeinerungsprozesses veranschaulicht
und diskutiert.

Abschliefsend enthilt Kapitel 8 eine Zusammenfassung und einen Ausblick auf
mogliche, zukiinftige Verbesserungen und Erweiterungen des Verfahrens.
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Kapitel 2

Mathematische Grundlagen
und Algorithmen

In diesem Kapitel werden vorwiegend aus [CGP99|] entliehene mathematische
Grundlagen und Algorithmen vorgestellt, auf die in dieser Arbeit Bezug genom-
men wird. Im Einzelnen sind dies die Folgenden:

Automaten fiir endliche und unendliche Worter werden fiir die w-Automa-
tenkonstruktion benétigt.

Transitionssysteme und Kripke-Strukturen reprasentieren die Datenstruktur
fur den Model-Check-Algorithmus.

Temporale Logik wird sowohl bei der Beschreibung des Model-Check-Algo-
rithmus, als auch fiir die Konstruktion des w-Automaten benotigt.

Der Model-Check-Algorithmus wird Ergebnis-bezogen angewendet, d.h. der
Algorithmus selbst ist fiir die Arbeit nicht relevant, jedoch der Vollstandigkeit
halber ebenfalls dargestellt.

Bisimulationsédquivalenz wird fiir die Verallgemeinerung der betrachteten
Systeme benotigt.

Abstraktion schlieSlich beschreibt die zentrale Eigenschaft des Verfahrens
dieser Arbeit.

Wir werden in diesem und spéteren Kapiteln einige wiederholt Verwendung fin-
dende Sysmbole im Randbereich auffiihren, soweit diese nicht durch eigene Defi-
nitionen eingefiihrt werden. Dies soll das Auffinden selbiger erleichtern und dient
somit als Lesehilfe.

2.1

Automaten fiir endliche und unendliche Worter

2.1.1 Regulidre Automaten

Ein endlicher Automat A tiber endliche Worter ist ein 5-Tupel (Q, Qo, L, T, F), wobei

Q eine Menge von Zustinden ist,
Qo € Q eine Menge von Initialzustinden kennzeichnet,

L ein endliches Alphabet ist,

11
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e T C QXX xQ eine Transitionsrelation bildet und

e F C Q die Menge der Finalzustiinde darstellt.

Ein Lauf eines solchen Automaten bzgl. eines endliches Wortes w = (61, 62,...,04) €
r" C X ist eine Abbildung p, : {i|0 < i <n} — Q, so daf$

e der erste Zustand ein Initialzustand ist, d.h. p,,(0) € Qp, und

e aufeinanderfolgende Zustiande der Transitionsrelation geniigen, d.h. Yo<i<; :
(Pu(®), 0i1, pu(i+1)) € T.

Ein Wort w € X" wird von dem Automaten akzeptiert, wenn p,(n) € F. Der
Lauf p, wird in diesem Falle als akzeptierend bezeichnet. Fiir ein Wort w =
(61,02,...,0k,...,0n) bezeichnen wir ein Teilwort (6,0z,...,0;) als Préfix und
(6, - . ., O,) als Suffix von w. Einen Préfix assoziieren wir aufSerdem mit dem Zustand
pw(k), der durch Einlesen des Préfix erreicht wird.

Diese Automaten zur Akzeptanz endlicher Worter werden als regulidre Auto-
maten bezeichnet und wir verwenden das Symbol R zur Bezeichnung der Menge
aller reguldren Automaten.

Eine Besonderheit ist die mit reguldren Automaten realisierbare sog. 1-Akzept-
anz, bei der auch unendliche Worter aufgrund eines endlichen Préfixes akzeptiert
werden konnen. Die so akzeptierbaren Worter sind Teil einer 1-akzeptierbaren Spra-
che. Hingegen ist das Komplement einer 1-akzeptierbaren Sprache, also alle Worter
bis auf solche, die aufgrund eines endlichen Prafixes auszuschliefSen sind, nicht
durch einen reguldren Automaten akzeptierbar. Fiir eine solche sog. co-1-Akzeptanz
ist bereits ein Biichi-Automat erforderlich.

2.1.2 w-Automaten

Im Gegensatz zu endlichen zu akzeptierenden Wortern sind fiir reaktive Systeme,
da diese nicht terminieren, unendliche Worter aus * zu behandeln. Die einfachsten
Automaten zur Akzeptanz unendlicher Worter sind Biichi-Automaten, welche die
gleiche Struktur aufweisen wie endliche Automaten, die endliche Worter akzep-
tieren. Im Unterschied zu diesen wird F nun als Menge akzeptierender Zustidnde
bezeichnet und ein unendliches Wort v € L“ genau dann akzeptiert, wenn der
dazugehorige unendliche Lauf p, : No — Q eine Menge von Zustdnden Q;,r un-
endlich oft beinhaltet und Q;,s N F # (. Wir bezeichnen die Menge aller Biichi-
Automaten mit B.

Ist die durch einen Biichi-Automaten zu akzeptierende Sprache co-1-akzep-
tierbar, so hat der Automat eine einfachere Gestalt, da die nicht akzeptierenden
Zustdnde F = Q \ F Senken bilden, d.h. es gibt keine Transitionen, die von einem
Zustand aus F zu einem anderen Zustand aus Q fiihren.

2.1.3 Determinismus

Wenn der Zustand p(k) fiir jedes Wort (61,0,...,0k,...) sowohl bei reguldren,
als auch bei w-Automaten immer durch alle bisher gelesenen Buchstaben 0; ;<
eindeutig ist, bezeichnen wir den Automaten als deterministisch.

2.1.4 Vollstindigkeit

Wir bezeichnen einen Automaten als vollstindig, wenn gilt Vp e QV6 e L : dg € Q :
(p,6,9) €T.
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2.2 Kripke-Strukturen

Reaktive Systeme zeichnen sich aus durch eine fortdauernde Berechnung beglei-
tet von stindigem Interagieren mit der Umgebung durch Beriicksichtigung von
Eingaben aus der Umgebung und Setzen berechneter Reaktionen des Systems.
Fiir die mathematische Modellierung solcher Systeme wird von den Details der
Umgebungsinteraktion abgesehen und das Verhalten auf die eigentlichen inter-
nen Berechnungsschritte reduziert. Im einfachsten Fall ist dies ein Transitionssy-
stem, welches zwecks einfacherer Eigenschaftsspezifikation spater zu einer Kripke-
Struktur durch eine Labeling-Funktion erweitert wird.

2.21 Transitionssysteme

Definition 1 Transitionssystem Ein Transitionssystem ist ein Tripel TS = (S,So, T),
wobei S eine (unendliche) Menge von Zustinden, Sy C S eine Menge von Startzustinden
und T C S X S eine Transitionsrelation darstellen.

Definition 2 Berechnungspfad Ein Berechnungspfad m eines Transitionssystems TS ist
eine (unendliche) Sequenz von Zustinden m = (so,s1,...),5i € S,50 € So, wobei Paare
aufeinanderfolgender Zustinde in der Relation T sein miissen: (s;, Si+1) € T.

Ein Zustand s, € S ist erreichbar, wenn es einen Pfad gibt, der s, beinhaltet,
formell: I = (s0,51,.-.,5%,-..). Wenn jedoch gilt At = (so,...,s;), dann ist der
Zustand sy unerreichbar.

2.2.2 Kripke-Strukturen

Fiir die Spezifikation komplexerer Eigenschaften wird das Transitionssystem mit
einer Labeling-Funktion L : S — 24P erweitert, welche es erlaubt, den einzelnen
Zustinden jeweilige atomare Eigenschaften aus einer Menge AP von atomaren
Propositionen zuzuordnen.

Definition 3 Kripke-Struktur Eine Kripke-Struktur M ist ein Quadrupel M =
(S,S0,T,L), wobei S, Sy und T wie im Transitionssystem definiert sind und die Labe-
lingfunktion L : S — 2 jedem Zustand eine Menge von atomaren Propositionen AP
zuordnet, welche in dem jeweiligen Zustand wahr sind.

Bedeutung der Labeling-Funktion Die Labeling-Funktion L vereinfacht die Spe-
zifikation von Eigenschaften und, wie wir in Sektion sehen werden, auch
die Formalisierung des CTL-Model-Check-Algorithmus, da mit Hilfe von L zum
Einen mit einzelnen atomaren Propositionen p € AP auf eine Menge von Zustan-
den S, = {51/52/"-1511}//\ie[l,z,‘..,nlp € L(s;) Bezug genommen werden kann und
zum Anderen auch bei Transformationen des Systems bzw. Bezugnahme auf an-
dere Systeme mit gleicher atomarer Propositionsmenge die Eigenschaften unver-
andert wiederverwendet werden konnen. Daher wird sowohl in der einschlagi-
gen Literatur wie auch in den folgenden Ausfiihrungen dieses Kapitels anstelle
von Transitionssystemen unter Verwendung einer solchen Labeling-Funktion auf
Kripke-Strukturen zuriickgegriffen.

Da die Labeling-Funktion jedoch jederzeit durch eine explizite Bezugnahme auf
die jeweiligen Zustandsteilmengen ersetzt werden kann, werden wir in spdteren
Kapiteln, in denen die Spezifikation von Eigenschaften in den Hintergrund tritt,
fur eine einfachere Darstellung auf diese verzichten und uns wieder auf Transiti-
onssysteme beziehen.
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2.2.2.1 Symbolische Reprasentation

Da Kripke-Strukturen bei industriellen reaktiven System sehr groff werden kon-
nen, ist eine explizite Darstellung bzgl. des benétigten Speichers und der Effizienz
von Analyseverfahren nicht praktikabel. Daher wird auf eine kompakte symboli-
sche Représentation zuriickgegriffen, welche sowohl Mengen, als auch Relationen
effizient darstellen und manipulieren kann.

Endliche Mengen Q mit |Q| < 2™ mit m als kleinstmoglicher natiirlicher Zahl,
wie sie in den Tupelelementen S, So, T und F in der Kripke-Struktur vorhanden

sind, lassen sich mit Hilfe von bijektiven Abbildungen B" — Q, mitB = {false, true}
durch entsprechende boolsche Kodierungen in aussagenlogische Ausdrticke trans-
formieren. So konnen wir durch Festlegung einer Kodierung ¢s : Bl — S mit Hilfe
einer charakteristischen Funktion f : Bl — B jede beliebige Teilmenge Ss von S
darstellen, die durch Sy = {s €S ’Elb € BS: £(b) A ¢ps(b) = s} definiert ist. Da jede
Transition ¢ € T ein Paar von Zustidnden (s1,s2) € S X S reprdsentiert, kann un-

ter Verwendung der Kodierung ¢s fiir Zustinde auch jedes Element f = (s1,57)
der Transitionsrelation T C S X S durch die bijektive Abbildung ¢r : B>l — T

mit ¢r ((bo, by, ..., bas)) = (@ ((bo, by, -, bis)) , ds ((bisis1, bisiea, - - -, bays)))) kodiert

und die Transitionsrelation T mithin als charakteristische Funktion fr : B>l — B
in Form eines aussagenlogischen Ausdrucks angegeben werden, so daf fr(b) =

(¢r(v) € 7).

2.2.2.2 OBDDs

Charakteristische Funktionen in Form von aussagenlogischen Ausdriicken ermog-
lichen bereits eine symbolische Darstellung und Manipulation von Mengen, sind
jedoch bzgl. Kompaktheit und Manipulierbarkeit von grofsen Mengen immer noch
problematisch. Beide Eigenschaften sind wesentlich effizienter durch Ordered Bina-
ry Decision Diagrams (OBDD) realisierbar.

Aussagenlogischen Ausdriicken auf Variablenvektoren b € B™ lassen sich in
einfache bindre Entscheidungsbaume tiberfiihren, indem alle moglichen Variablen-
belegungen in Baumform aufgezihlt werden.

Dabei besitzt jeder Variablenknoten (Nichtterminal) eine Verzweigung in Form
einer gerichteten Kante jeweils fiir eine 0- oder 1-Belegung, die wiederum durch
den Belegungsbaum verbleibender Variablen fortgefiihrt wird. Am Ende eines je-
den Zweiges findet sich ein Wertknoten (Terminal), welcher der zugrundelegenden
Belegung aller Variablen den entsprechenden Wahrheitswert zuordnet.

Diese Darstellungsform fithrt immer noch zu sehr grofSen Reprisentationen,
jedoch besteht nun die Moglichkeit, die Darstellung in einen OBDD umzuwandeln,
welcher in einem nachfolgenden Schritt mit grofler Wahrscheinlichkeit in eine
erheblich kompaktere Reprasentation tiberfiihrt werden kann:

1. Festlegung einer totalen Ordnung < der beteiligten Variablen und entspre-
chender Transformation des Baums, so dafs ausgehende Kanten von Nicht-
terminalsymbolen nur zu Nichtterminalsymbolen fiihren, welche gemafs der
gegebenen Ordnung nicht kleiner sind.

2. Bis Erreichen eines Fixpunkts wiederholt angewandte, folgende Operationen:

o Elimination von doppelten Terminalen. Blétter des Entscheidungsbaumes
mit gleichem Wahrheitswert erhalten eine Kante zu einem einzigen Ter-
minalknoten, der diesen Wert représentiert.
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o Elimination von doppelten Nichtterminalen. Sich auf dieselbe Variable be-
ziehende Nichtterminale mit identischem Unterbaum werden zusam-
mengelegt.

e Elimination von redundanten Uberpriifungen. Sind die Unterbdume der
von einem Nichtterminalknoten ausgehenden Kanten identisch, wird
der Nichtterminalknoten durch einen seiner Unterbdume ersetzt.

Diese von Bryant [R.E86| |Bry92] definierte Vorgehensweise fiihrt zu einer kanoni-
schen Darstellung des zugrunde liegenden boolschen Ausdrucks, so dafi OBDDs
genau dann isomorph sind, wenn der zugrunde liegende boolsche Ausdruck lo-
gisch dquivalent ist.

Die Grofie eines OBDDs hédngt nun erheblich von der Variablenreihenfolge der
totalen Ordnung ab. So gibt es giinstige Variablenordungen, in denen sich viele
Nichtterminalknoten eliminieren lassen und ungiinstigere, bei denen dies nicht
moglich ist. Eine Bestimmung der optimalen Variablenreihenfolge ist fiir grofle
Graphen jedoch aus Komplexitdtsgriinden nur theoretisch moglich, denn bereits
das Bestédtigen einer optimalen Reihenfolge ist ein NP-vollstindiges Problem. Es
existieren jedoch eine Reihe von Heuristiken, welche zumindest eine giinstige Rei-
henfolge ermitteln, so daf$ in der Praxis dennoch mit kompakten Repréasentationen
gearbeitet werden kann.

Neben dem sehr einfachen Fall der Negation eines OBDDs durch Vertauschen
der beiden Terminalsymbole gibt es 15 weitere logische Operationen zur Verkniip-
fung zweier OBDDs, welche in [R.E86/[Bry92] beschrieben sind und in polynomialer
Zeit berechnet werden kénnen. Damit existieren neben der kompakten Speicher-
sparenden Reprasentation von Kripke-Strukturen durch OBDDs auch effiziente
Manipulationsméglichkeiten, welche beim Model-Checken benétigt werden.

2.3 Temporale Logik

Im Gegensatz zur Software Verifikation terminierender Prozesse, bei der die zeit-
lichen Berechnungsabldufe eines Programms nicht von Interesse sind, ist bei re-
aktiven Systemen keine Terminierung gegeben und mithin auch keine endli-
che Eingabe-Ausgabe-Relation, welche als Grundlage fiir eine Uberpriifung der
Richtigkeit der Berechnungen herangezogen werden konnte. Stattdessen ist der
qualitativ-zeitliche Berechnungsablauf einer Reaktion des Systems auf Stimuli der
Umgebung fiir die Korrektheit des Systems von Bedeutung, da das Zusammen-
spiel mit der Umgebung z.B. als festgelegte, minimale oder maximale Reaktionszeit
unabdingbar fiir typische Anforderungen an reaktive Systeme ist.

Zur Spezifikation von Eigenschaften, welche auf solche zeitlich vorgeschriebe-
nen Abfolgen basieren, wird auf Temporale Logik zurtickgegriffen, wie z.B. CTL".
Dabei wird fiir Schritt-diskrete Systeme die Zeit nicht explizit modelliert, sondern
typischerweise die Schrittzahl des Systems als temporale Metrik herangezogen,
welche bezogen auf instantane Berechnungsschritte eine vollig ausreichende Gra-
nularitdt darstellt. Eigenschaften wie ,im folgenden Schritt”, ,n-Schritte spater”,
,schliefllich”, ,bis” oder ,niemals” sind somit in Temporaler Logik ausdriickbar,
wobei diese zeitlichen Bedingungen in Formeln durch temporale Operatoren bzw.
kombinierte Ausdriicke selbiger beschrieben werden. Die Operatoren beziehen
sich immer auf einen im Zustand sy beginnenden Pfad 7= = (sg,s1,...),s; € S und
evaluieren zu true, wenn die dazugehorige Bedingung erfiillt ist. Die Operatoren
sind die Folgenden:

e Der X-Operator fordert die Giiltigkeit einer Bedingung im nachsten Schritt.
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e Der F-Operator fordert die Giiltigkeit einer Bedingung in einem zukiinftigen
Schritt.

e Der G-Operator fordert die Giiltigkeit einer Bedingung in jedem zuk{inftigen
Schritt.

e Der U-Operator fordert die Giiltigkeit einer ersten Bedingung bis zum Ein-
treten einer zweiten Bedingung.

o Der R-Operator fordert die Giiltigkeit einer zweiten Bedingung soweit nicht
vorher eine erste Bedingung erfiillt wurde.

Temporale Operatoren angewandt auf eine Bedingung ergeben so genannte Pfad-
formeln (engl.: path formula). im Gegensatz zu den Bedingungen, welche auch als
Zustandsformeln (engl.: state formula) bezeichnet werden. Letztere werden aus den
Pfadquantoren A und E gebildet, welche den Pfadformeln vorangestellt werden
konnen, sich somit auf einen Berechnungsbaum mit allen von sy ausgehenden
Pfaden beziehen und die Giiltigkeit der Pfadformel auf allen, bzw. auf minde-
stens einem Pfad fordern. Innerhalb der beiden genannten Formelklassen stehen
desweiteren jeweils die logischen Operatoren —, V und A fiir Verkniipfungen zur
Verfiigung.

Die Semantik von CTL* bezogen auf einen Zustand s € S einer Kripke-Struktur
M ist im Folgenden definiert, wobei f, f; und f, Zustandsformeln, g, g1 und g
Pfadformeln und 7’ = (s, 5i41,...) einen Suffixpfad beginnend im i-ten Zustand
eines Pfades 7t = (s, s1, .- -, Si, Si+1, - - - ) darstellen:

M,skEp © peL(s)
MskE-f © MskESf
MsEfAVAH & MskEH)VMsEf)
MsEANHL © MsE A)AMsE f)
MsEEg & Elnz(s,sl,...)eA_)/I:M,nl:g
MsEAg & Vn:(s,sl,...)el\_)/I:M,nlzg
MnrnEf & n=(,5,...)AMskEf
MnE-g © MskEg
MsEaVe © (MskEg)VMsE )
MsEgANg & MsEg)AMsES)
MnrnEXg & nllzf
MnEFg & HkZO:M,nk|=g
MnrnEGg © Vi20:MnEg
MnEgUg © F20:(V0<i<k:Mn Eg)A (M7t Eg)

MnEgaRp e VkZO:(HOSiSk:M,nilzgl)v(M,n’W:gz)

Bereits die Operatoren —, V, X, U und E sind ausreichend, um alle méglichen
Formeln in CTL* auszudriicken:

fAg = —(=fVg)
fRg = =(=fU~g)
Ff = trueUf
Gf = —|F—|f
Af = —|E—|f
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Wird CTL" auf Formeln der Form Af beschrankt, wobei f eine Pfadformel
reprasentiert, welche als Zustandsformeln ausschliefilich atomare Propositionen
verwendet, so ergibt sich die Sprache LTL als Teilsprache von CTL". In LTL kénnen
Ereignisse entlang eines linearen Pfades beschrieben werden, jedoch keine Aussa-
gen iiber eine Anzahl von Pfaden, welche von einem Zustand ausgehen kénnen.
Dies ist wiederum mit der Teilsprache CTL mdglich, welche sich durch die ein-
geschrankte Verwendung von temporalen Operatoren durch geforderte direkte
Anwendung eines Pfadquantors auf jede Pfadformel ergibt. CTL und LTL sind
in ihrer Ausdrucksmachtigkeit nicht vergleichbar, d.h. es gibt Ausdriicke in LTL
wie z.B. A(FGp), welche nicht in CTL darstellbar sind und umgekehrt, wie der
Ausdruck AG(EFp) zeigt. Weiterhin ist CTL* ausdrucksmaéchtiger als LTLUCTL,
was beispielsweise aus der Disjunktion der genannten LTL- und CTL-Formeln
A(FGp) v AG(EFp) ersichtlich wird.

Die Sprache CTL kann in die disjunkten Teilsprachen ACTL und ECTL unter-
teilt werden. Diese sind dadurch ausgezeichnet, daff Negationen ausschliefilich in
Zustandsformeln auftreten kénnen und bei ACTL nur Allquantoren, bei ECTL nur
Existenzquantoren Verwendung finden.

Fairness Haiufig ist man nur an Eigenschaften interessiert, welche auf so ge-
nannten fairen Berechnungspfaden liegen. Dies sind Pfade, auf denen bestimmte
Ereignisse immer wiederkehren, wie z.B. Abldufe in Kommunikationsprotokollen,
bei denen auf eine Kommunikationsanforderung auch tatsiachlich entsprechen-
de Kommunikationsantworten folgen und nicht unendlich lange gewartet wird.
Wiéhrend eine entsprechende Beschrankung auf solche Pfade in CTL* ausgedriickt
werden kann, ist dies in CTL nicht moglich. Letzteres kann jedoch mit einer fairen
Semantik erweitert werden, in der gefordert wird, daff nur solche Pfade in Betracht
gezogen werden, auf denen jeweils mindestens ein Zustand aus jeder Zustands-
menge, genannt Fairness Constraint, aus der Menge F C 2° der Fairness Constraints
unendlich oft enthalten ist.

Damit erweitert sich die Kripke-Struktur um die Menge der Fairness Cons-
traints F zu einer fairen Kripke-Struktur M = (S, Sy, T, L, F), wobei S, Sp, T und L
wie zuvor beschrieben definiert sind, wahrend F C 2° die Menge der Fairness Cons-
traints bestehend aus Teilmengen der Zustdnde darstellt. Wir schreiben M, s r f
wenn die Eigenschaft auch unter der Fairness-Erweiterung Giiltigkeit hat.

2.3.1 Sicherheitseigenschaften

Eine haufig benotigte einfache Form von Eigenschaften, welche auf reaktiven Sy-
stemen hdufig verifiziert wird, sind die so genannten Sicherheitseigenschaften.
Dabei wird eine Menge von ,schlechten” oder ,,unsicheren” Zustidnden definiert,
welche unter Einsatzbedingungen nie erreicht werden diirfen. Bezeichnet Si; C S
die Menge solcher Zustinde und sind genau diese mit der atomaren Proposition
unsafe ausgezeichnet, d.h. Vs € Sy : unsafe € L(s), so lautet die temporallogische
Formel dieser Eigenschaft AG-unsafe, welche sowohl in CTL als auch LTL liegt.

24 Model-Checking-Algorithmus

Ein Modell M in Form einer Kripke-Struktur M = (S, Sy, T, L) erfiillt genau dann eine
in temporallogischer Form vorliegende Eigenschaft ¢, wenn alle relevanten Zustan-
de die Eigenschaft erfiillen. Relevante Zustande sind insbesondere alle moglichen
Initialzustdnde, woraus sich die Eigenschaft fiir alle hieraus erreichbaren Zustan-
de gleichermaflen ableitet. Der Model-Check-Algorithmus muf§ also die Menge
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Se = {s € SIM,s E cj)} bestimmen. Das Modell M erfiillt die Eigenschaft ¢, wenn
So C S(P
Im folgenden wird der Algorithmus fiir CTL-Formeln vorgestellt.

241 CTL

Der Algorithmus bearbeitet die gegebene CTL-Formel ¢ von innen nach aufien
und berechnet fiir jede Teilformel die Zustidnde, welche diese erfiillen. Verwaltet
wird dies durch eine Kennzeichnungsfunktion label : S — 2¢T, welche fiir jeden
Zustand die Teilformeln beinhaltet, die in dem betreffenden Zustand bereits nach-
gewiesen wurden. Der Algorithmus beginnt mit label(s) = L(s) und terminiert nach
vollstindiger Bearbeitung von ¢ in |¢| [terationen, wonach fiir jeden Zustand gilt
M,s E ¢ © ¢ € label(s).

Da jede CTL-Formel durch die Operatoren —, Vv, EX, EU und EG ausgedriickt
werden kann, ist eine Betrachtung dieser ausreichend. Der Algorithmus verfiahrt
fiir diese Operatoren wie folgt:

Operator — Fiir Teilformeln der Form —¢ wird die Menge der Zustidnde, die ¢;
nicht erfiillen, gekennzeichnet:

Forall s € S, ¢ ¢ label(s)
label(s) := label(s) U {—¢}
end

Operator v  Fiir Teilformeln der Form ¢, V ¢, wird die Menge der Zustiande, die
¢1 oder ¢, erfiillen, gekennzeichnet:

Forall s € S, (¢1 € label(s) V ¢, € label(s))
label(s) := label(s) U {¢1 V P2}
end

Operator EX Fiir Teilformeln der Form EX¢ wird die Menge der Zustinde, die
einen ¢ erfiillenden Nachfolgezustand besitzen, gekennzeichnet:

Forall s € S,A(s,s") € T A ¢ € label(s’)
label(s) := label(s) U {EXq}
end

Operator EU Fiir Teilformeln der Form E[¢;U¢,] wird zunachst die Menge der
Zustdande gekennzeichnet, die ¢, erfiillen. AnschlieSend werden alle unmittelbaren
Vorgingerzustiande, in denen ¢; gilt, ebenfalls entsprechend gekennzeichnet:

S :={s € S ¢z € label(s)
Foralls € &’
label(s) := label(s) U {E[¢y U]}
end
While S’ # 0
choose s € S’
S = S'\{s)
Foralls’ € S,(s’,s) e T
if E[(1 U, ] € label(s) A ¢y € label(s’)
label(s') := label(s') U {E[$, U¢,]}
S =5 Uls)
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end
end
end

Operator EG  Fiir Teilformeln der Form EG¢ wird die Menge der nicht-trivialen
starken Zusammenhangskomponenten (SZKn) benétigt, wie sie mit dem in [HHU90]
beschriebenen Algorithmus von Tarjan berechnet werden kénnen. Eine starke Zu-
sammenhangskomponente eines gerichteten Graphen ist ein maximaler Teilgraph,
in dem jede Kante von jeder anderen Kante aus (indirekt) erreicht werden kann.
Besteht der Teilgraph nur aus einem Knoten ohne Kante auf sich selbst, wird die
starke Zusammenhangskomponente als trivial bezeichnet.

Fiir die Berechnung von EG¢ wird von den starken Zusammenhangskompo-
nenten ausgegangen, in denen ¢ gilt, und der Transitionsrelation riickwérts folgend
alle Zustédnde gekennzeichnet, in denen ¢ ebenso gilt.

§' :={s € S|¢ € label(s)}
SCC := {C|C ist eine nicht-triviale SZKn von 5’}
Q = Ucescc {sls € C}
Foralls € Q
label(s) := label(s) U {EG¢}
end
While Q # 0
choose s € Q
Q= Q\s}
Foralls’ € §’,(s’,s) € T
if EG¢ € label(s)
label(s’) := label(s") U {EG¢}
Q:=QuU{s}
end
end
end

Der gesamte CTL-Model-Check-Algorithmus besitzt einen Aufwand von
O(Ipl- (81 +1TD).

2.4.1.1 Fairness Constraints

Zur Berticksichtigung von Fairness Constraints fithren wir den Begriff der fairen
starken Zusammenhangskomponenten ein. Eine starke Zusammenhangskompo-
nente C ist fair, wenn wenigstens ein Zustand jedes Fairness Constraints in dieser
vorhanden ist, formell: VF; € F : 3s € F; : s € C. Ersetzen wir nun die Menge SCC in
der Berechnung von EG¢ durch die Menge der fairen starken Zusammenhangs-
komponenten und legen wir die faire Semantik zugrunde, so wird der Operator EG
bereits korrekt bzgl. der Fairness Constraints behandelt und der Wahrheitswert von
M, s Er ¢ kann berechnet werden. Mit dessen Hilfe konnen wir nun eine atomare
Proposition fuair einfithren und den Zustdnden zuordnen, wenn ein fairer Pfad von
diesem Zustand ausgehend existiert. Es werden genau die Zustdnde s mit fair ge-
kennzeichnet, fiir die M, s Er EGtrue gemafs der fairen Semantik gilt. Die tibrigen
Operatoren konnen dann wie folgt behandelt werden (p € AP, ¢, ¢1, P> € CTL):

M,;skErp © MsEpA fair
M,sErEX¢ © M,sEEX¢ A fair

Ms kr Elp1Ug] & M,s = E[p1U(¢2 A fair)]
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Die Komplexitat des Algorithmus erweitert sich um die Komplexitdt O(|F|) der
Bestimmung fairer starker Zusammenhangskomponenten und wird damit insge-

samt zu O (|¢| - (1S + |T)) - |FI).

2.4.2 Symbolisches Model-Checken

Wie bereits in Kapitel festgestellt wurde, sprengt das explizite Kennzeich-
nen eines Kripke-Struktur-Graphen bei grofieren Systemen schnell die vorhandene
Speicherkapazitit und ist aufgrund der vielen benétigten Speicherzugriffe nicht ef-
fizient.

Daher wird beim symbolischen Model-Checken auf eine OBDD-Reprasentation
sowohl der Kripke-Struktur, als auch aller in den Zwischenschritten benétigten
Zustandsmengen Bezug genommen. Die sukzessive Berechnung neuer Zustands-
mengen stellt sich dann als pradikatenlogische Transformation auf den aussagenlo-
gischen Ausdriicken dar, welche die jeweiligen Zustandsmengen charakterisieren.

Der Operator EX Gemdfl der Definitionen in Kapitel fur M,s E Eg,
Mmn E Xg, M,m E f und M,s E f und davon ausgehend, daf3 die Teilfor-
mel f bereits berechnet und das Ergebnis als Menge Ly = {s € SIM,s E f}
in aussagenlogisch-kodierter Form vorliegt, gilt es nun, fiir EXf die Zustands-

menge {s €S ’Els’ :(s,s)eT NS € Lf} zu berechnen. Dies kann durch eines der
tiblichen Kalkiile auf monadischer Pradikatenlogik zur Berechnung der Menge
Lexy = {beBSI A € BS : fr(bb') A (')} geschehen, wobei I; : BS — B die
charakteristische Funktion fiir die Zustdnde ist, welche die Teilformel f erfiillen,
L¢(b) = (gbs(b) eL f). Alternativ bieten sich fiir diese Berechnung auch effizientere

Verfahrerﬂ an, welche unter Zuhilfenahme von Ergebnis-Caches fiir die meisten
Falle schneller terminieren, trotzdem die Aufwandsklasse exponentiell bleibt. Da
die charakteristischen Funktionen fr und s bereits als OBDDs zur Verfiigung ste-
hen, ist auch das Ergebnis der Mengenberechnung von Lgxs wieder ein neuer
OBDD in Form einer charakteristischen Funktion /gx;.

Der Fixpunkt-Algorithmus zur Berechnung komplexerer CTL-Operatoren Der
CTL-Model-Check-Algorithmus auf OBDD-Basis ist ein iteratives Fixpunktverfah-
ren, bei dem sich dieim Rahmen der CTL-Operatoren sukzessive mit Teilformeln zu
kennzeichnende Zustandsmenge als Ergebnis einer Funktion 7 : 2° — 2°ergibt und
der Fixpunkt erreicht ist, wenn 7(5’) = S’. Die notigen Pradikat-Transformationen
und Startmenge der jeweiligen CTL-Operatoren sind in Tabelle [2.1| zusammenge-
fafit. Da sowohl die jeweiligen CTL-Teilformeln f, f; und f,, als auch die Zustands-
menge Q aus dem vorherigen Iterationsschritt als OBDDs vorliegen, ergibt auch
die Anwendung von 7 eine neue Zustandsmenge, die als OBDD représentiert ist.
Der Algorithmus zur Berechnung des Fixpunkts ist der folgende:

Q=0Qo
Q' =1Q)
while Q # Q'
Q=0
Q' =1(Q)

end

ISiehe [CGP99], Kapitel 6.6
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| CTL-Operator | Pradikat-Transformer 7: Q — Q [ Startmenge Qo |

AFf Q) = f v AXQ 0
EFf Q) = fVEXQ 0
AGS Q) = f A AXQ S
EGf 7(Q) = f ANEXQ S
AlH1Uf] Q) = 2V (A A AXQ) 0
E[f1Uf,] 7(Q) = fo V (i A EXQ) 0
A[fiRf,] Q) = L A (f1V AXQ) S
E[fiRf>] ©(Q) = f2 A (f1 V EXQ) S

Tabelle 2.1: Pradikat-Transformatoren fiir CTL-Formeln

2.4.2.1 Fairness

Beim symbolischen Model-Checken ist die Angabe von Fairness Constraints als
Zustandsmengen fiir den Fixpunktalgorithmus sehr unhandlich. Daher werden
die Menge der Fairness Constraints F ebenfalls durch CTL-Formeln P; dargestellt,
F = {P1,P,,...,P,}, wodurch sich wieder ein Fixpunktverfahren zur Berechnung
der fairen Zustdnde anbietet, wobei M, s |er EG f mit Hilfe des Fixpunktverfahrens
durch 7(Q) = f A Aj_; EXE[fU (Q A Py)] mit der Startmenge Qo = S berechnet wer-
den kann. Mit den iibrigen Operatoren kann dann wie in Kapitel 2.4.1.T|beschrieben
verfahren werden.

2.4.3 Berechnung von Erreichbarkeitspfaden

Bislang haben wir nur den Wahrheitswert einer CTL-Formel unter Fairness-Be-
dingungen ermittelt. Eine besondere Stirke des CTL-Model-Checkens ist jedoch
aufierdem die Berechnung von Gegenbeispielen bei Formeln mit dem universellen
Pfadquantifizierer A, wie z.B. AGf, bzw. die Berechnung von sog. Zeugen bei For-
meln, die mit dem existentiellen Pfadquantifizierer E, wie z.B. EG f. Im ersten Fall
ist dies ein Gegenbeispiel-Pfad, der die Formel widerlegt, und im zweiten Fall ein
die Formel bestitigender Pfad. Da universell und existentiell quantifizierte CTL-
Formeln zueinander dual sind, beschranken wir uns im Folgenden auf existentiell
quantifizierte CTL-Formeln und betrachten nur die Operatoren EG, EX und EU.

2.4.3.1 Operator EG

Zur Berechnung eines Zeugenpfades bzgl. des Operators EG betrachten wir wieder
den Graphen der starken Zusammenhangskomponenten der Kripke-Struktur. Ein
unendlicher Pfad muf eine endliche Menge dieser Komponenten besuchen, bis
er in eine Komponente miindet, in welcher er einen unendlichen Suffix besitzt.
Der Algorithmus berechnet somit die Pfade durch die jeweiligen Komponenten,
konkateniert die so ermittelten Préfixe in der entsprechenden Reihenfolge und
schliefit daran den unendlichen Suffix der letzten Komponente an.

Vorbereitung Unter Einbeziehung der Fairness-Bedingungen betrachten wir
wieder den Priadikatentransformer ©(Q) = f A Ay_; EXE[fU(Q A Py)] aus Kapitel
zur Berechnung der Zustinde, die die Bedingung EG{ erfiillen. Wahrend
der Berechnung des dufleren Fixpunkts wird fiir jede Fairness-Bedingung P € F die
Sequenz der Zustandsmengen Q) € QF € QF C ..., die bei der Berechnung der
Teilformel E[fU(Q A P)] anféllt, gespeichert.

21



Suche eines kiirzesten, alle Fairness-Bedingungen einmalig erfiillenden Pfads
Diese Zustandsmengensequenzen dienen nun indirekt als Gradient in der Su-
che des kiirzesten Pfades von einem Anfangszustand s zu einem Zustand ¢, fiir
den t = E[fU(EGS A P)] gilt, indem gezielt in den Mengen Upcr QF, Uper QF,
Uper Q5 usw. in dieser Reihenfolge gesucht wird, bis ein solcher Zustand t ge-
funden ist, der in der Transitionsrelation T als Nachfolger von s eingetragen ist.
Der Zustand t liegt genau auf dem kiirzesten Pfad zu (EGf) A P. Haben wir ¢ in
Uper Qf gefunden, so sind es noch i Transitionsschritte bis zu einem Zustand u,
fir den u | (EGf) A P gilt. Fiir diese i Transitionsschritte werden trivialerweise
genau die Zustdnde ausgewdhlt, die auf einem solchen kiirzesten Pfad liegen, d.h.
(t1,t2, ..., ) mit (¢, £1), (=1, t) € T Atk € Uper Qf_k. Vorliegend ist nun ein Teilpfad,
der bereits die Fairness-Bedingung P erfiillt. Die beschriebene Vorgehensweise
wird nun fiir alle anderen Fairness-Bedingungen wiederholt, so dafy die zusam-
mengesetzten Teilpfade bereits allen Fairness-Bedingungen geniigen. Den letzten
hierbei erhaltenen Zustand bezeichnen wir mit s’.

Suche nach einem fehlenden Endlospfadteilstiick Befinden sich f und s bereits
in derselben starken Zusammenhangskomponente und gilt {s’} A EXE[fU{t}], so
ware der dazugehorige Zeugenpfad bereits das fehlende Sttick eines sich unendlich
oft wiederholenden Teilpfades und die gesamte Zeugenpfadberechnung mithin
abgeschlossen.

Andernfalls mufs der bereits gefundene Teilpfad von s’ ausgehend weiter ver-
langert werden, bis eine entsprechende starke Zusammenhangskomponente ge-
funden wird, in welcher die Eigenschaft {s'} AEXE [ fU{t}] erfiillt wére. Da s’ = EGf
mufl es eine solche geben und durch erneute Suche nach einem kiirzesten, alle
Fairness-Bedingungen einmalig erfiillenden Teilpfads von s’ aus miissen wir die-
ser zwingend ndher kommen, da noch kein Schlieflen eines Endlospfads moglich
war und somit ausgeschlossen ist, dafs bereits besuchte Zustdnde erneut einbezo-
gen werden.

2.4.3.2 Operatoren EU und EX

Fur EX ist die Berechnung des Pfades trivial, wahrend fiir den Operator EU der ge-
suchte Teilpfad zur Erreichung der Until-Bedingung einfach mit Hilfe der Sequenz
der Zustandsmengen Qp € Q; € Q, C ... der dazugehorigen Fixpunktberechnung
gefunden werden kann. Hierbei wird iterativ ein jeweiliger Nachfolgezustand aus
der Transitionsrelation gesucht, der Element der jeweilig engeren Zustandsmenge
Qi- ist, wahrend der vorherige Element aus Q;, nicht jedoch Q;_; ist.

Um den Pfad abschliefliend durch einen unendlichen, fairen Suffix-Pfad zu er-
génzen kann wiederum das Verfahren zur Berechnung eines Pfades fiir die Formel
EGtrue verwendet werden, welches bereits die Einhaltung der Fairness-Bedingung
garantiert.

2.5 Bisimulationsiquivalenz

Fiir viele Transformationen oder Vereinfachungen von Kripke-Strukturen ist ein
Aquivalenzbegriff hilfreich, in dem zwei Strukturen M und M’ bzgl. einer Tem-
poralen Logik T genau dann dquivalent sind, wenn sie die gleiche Menge von
Formeln Spec C T; erfiillen. Beziiglich CTL" wird dies durch eine Bisimulationsre-
lation B erreicht:
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Definition 4 (Bisimulationsrelation) Eine Relation B C S X S’ bzgl. zwei Strukturen
M= (S,Sy, T,Lyund M’ = (S’, 56, T, L') heif$it Bisimulationsrelation genau dann, wenn
fiiralles € Sund s” € S’ mit (s,s’) € B die folgenden Bedingungen gelten:

1. Gleichheit der atomaren Propositionen: L(s) = L'(s")

2. Korrespondenz von Transitionsquell- und Zielzustinden von M nach M’: Vs1 €
S,(s,51) €T:3s] €85,(s,8]) €T',(s1,87) € B

3. Korrespondenz von Transitionsquell- und Zielzustinden von M’ nach M: Vs| €
S',(s',s7) €T :ds1 €5,(s,51) €T, (s1,8]) €B

Definition 5 (Bisimulationsdquivalenz) Zwei Strukturen M = (S, So, T, L) und M’ =
(S’, So. T, L’) heifien bisimulationsdquivalent (geschrieben =), wenn es eine Bisimulati-
onsrelation B gibt, so daf3

1. Vsg € 5o : dsj € S, (s0,8;) € B
2. V¥sj €S : dsp € So, (s0,8) € B

Wie in [CGP99] gezeigt gilt fiir bisimulationsdquivalente Strukturen und belie-
bigen Formeln f aus CTL":

M=M) = (MEfeMEf) 2.1)

Bisimulationsdquivalenz kann bereits dazu genutzt werden, eine Struktur M auf
eine bisimulationsdquivalente Struktur M” abzubilden, die moglicherweise kleiner
und damit fiir die Verifikation einfacher zu behandeln ist. In dieser Arbeit hinge-
gen wird Bisimulationsdquivalenz in Kapitel 3.3| verwendet, um die Struktur der
Schritt-diskreten Hybriden Automaten zu erweitern. Fiir eine Reduktion der Kom-
plexitdt von Strukturen, bzw. Transitionssystemen ist die im folgenden Abschnitt
beschriebene schwéchere Abstraktion die geeignetere Technik.

2.6 Abstraktion

Zur Reduzierung des Zustandsraumes eines zu verifizierenden Systems wird hau-
fig auf Abstraktionstechniken zurtickgegriffen. Die Verkleinerung des Zustands-
raumes reduziert bei grofleren Systemen erheblich die Verifikationskomplexitit
bzw. macht eine Verifikation von Systemen mit unendlich grofien Zustandsrdu-
men erst moglich.

Bei Durchfiihrung von Abstraktionen verlieren wir Informationen tiber das ex-
akte Verhalten des betrachteten Systems. Dadurch kann es Eigenschaften geben,
deren Giiltigkeit fiir das betrachtete System nicht mehr feststellbar ist. Wichtig ist
jedoch, daf3 die Verifikation eine Eigenschaft nicht falschlich als giiltig ermittelt,
ohne dafs dies validiert werden kann. So muf8 garantiert sein, daf8 eine Sicherheits-
eigenschaft, die auf einem abstrakten System nachgewiesen werden kann, auch auf
dem abstrahierten System Giiltigkeit hat. Ein Verifikationsverfahren dieser Eigen-
schaft wird auch als konservativ bezeichnet.

Bei der Abstraktion werden einer oder mehrere Zustédnde des zu abstrahieren-
den Systems TS, auch als konkretes System bezeichnet, in Relation zu einem oder
mehreren Zustdnden des abstrakten Systems A unter Beibehaltung mindestens al-
ler ein- und ausgehenden Transitionen mit entsprechender Zuordnung gesetzt, so
daf jede in TS mogliche Transitionsfolge in dem Zustandsraum von A nachvollzo-
gen werden kann. Umgekehrt gibt es typischerweise, und bei grofierer Reduktion
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des Systems geradezu unvermeidbar, Transitionsfolgen in dem abstrakten System
A, welche nicht im konkreten System TS5 moglich sind.

Bei Abstraktionen hat somit jede Transition in TS eine korrespondierende Tran-
sition in A unter einer Relation a:

51 ~a 51

I =1
2 ~a %
Formal wird eine Abstraktion durch eine an [CGL94] angelehnte Abstraktions-
relation, auch Simulationsrelation genannt, beschrieben:

Definition 6 (Abstraktion) Ein Transitionssystem A = (ﬁ, So, E") ist eine Abstraktion
eines Transitionssystems 1S = (S, So, E), geschrieben A > TS, genau dann, wenn es eine
Relation a C S x § gibt, so dafs

o 5o =1{8|3s0 € So : (s0,%) € a} und
o £={(51,%)13s1,5 € S: (51,52) € E A{(s51,%1), (52,%2)} C )
Wie oben beschrieben gilt nun trivial das folgende Lemma:

Lemma 1 Fiir ein Transitionssystem TS und einer Abstraktion A, A > TS, gilt bei korre-
spondierenden Initialzustinden, ¥sy € Sp : 33 € S0, (s0,0) € a:

— -
VTC = (SOIsll' . -/Sn) HYIS TS - Elﬁ = (§OI§1I' . -/§71) € AIVOSiSn(Siléi) S
wobei TS und A die Menge aller Berechnungspfade inTS und A darstellen.

Fiir eine gegebene Menge von bzgl. ihrer Erreichbarkeit zu untersuchenden
Zustinden S; € S bedeutet dies insbesondere, daf A £ AG-S; = TS E
AG-Sy, Sy = {§ €eS|3seSy: (s,8) € a}. Hingegen gilt nicht A | AG-S,;, =
15  AG—5y.

Eine durch Definition [p| beschriebene Abstraktion, fiir die entsprechend Lem-
ma (1| gilt, wird auch als Uberapproximation bezeichnet, da das Verhalten vom kon-
kreten System vollstindig in dem abstrakten System enthalten ist, d.h. alle Laufe
des konkreten Systems sind unter Verwendung der Relation a auch im abstrakten
System moglich. Demgegentiber gibt es auch Unterapproximationen, fiir die gilt, dafs
jeder Lauf der Unterapproximation einen korrespondierenden Lauf im konkreten
System besitzt, jedoch nicht umgekehrt. Zur Vervollstindigung des Bildes seien
schliellich auch die Approximationen erwahnt, fiir die keine Zusicherungen bzgl.
Entsprechung der Laufe gemacht werden konnen.

Die vorliegende Arbeit macht von letzteren Beiden keinen Gebrauch, sondern
berechnet eine Folge von Uberapproximationen zu einem gegebenen konkreten
System.

2.6.0.3 Abstraktion und CTL-Model-Checking

Fiir eine Abstraktion der Definition [f] wurde in [CGL94] nachgewiesen, daf fiir
eine temporallogische Formel ¢ in ACTL gilt:

AEg9) = (ISE¢) (2.2)

Genau wie bei Sicherheitseigenschaften gilt somit eine fiir das abstrakte System
A in CTL spezifizierte nachgewiesene Eigenschaft ¢ ebenfalls fiir das konkrete
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System TS. Wird ein Gegenbeispiel fiir A = ¢ ermittelt, so kann dieses in T5 jedoch
ungiiltig sein.

Anders verhilt es sich mit in ECTL spezifizierten Eigenschaften, da ein Pfad
in A nicht notwendigerweise auch in IS existiert und mithin Gleichung nicht
gilt. Hier ist jedoch der umgekehrte Fall, ein Ergebnis der Nicht-Existenz eines
entsprechenden Pfades, auf das konkrete System tibertragbar.

Sowohl fiir nicht giiltige ACTL-Formeln, als auch fiir giiltige ECTL-Formeln
konnen mit dem in Abschnitt[2.4.3|beschriebenen Verfahren Gegenbeispiel-, bzw.
Zeugenpfade 7t berechnet werden, die hinsichtlich der Existenz eines unter der
Abstraktionsrelation a korrespondierenden Pfades 7 in TS (in-)validiert werden
konnen. Somit konnen diese Ergebnisse bestdtigt oder verworfen werden.

Widerlegungsbdume Eine Besonderheit stellen Wiederlegungsbdaume dar, wie
sie z.B. durch die ACTL-Formel A (X—a V X-b) erzeugt werden konnen. Eine Wi-
derlegung kann sich in diesem Falle nicht auf einen einzelnen Pfad beschranken,
da die Formel gegebenenfalls nur durch Hinzunahme des anderen Pfadzweigs
widerlegt werden kann.

Bzgl. der Abstraktion ist ein solcher Baum nur dann im konkreten System giiltig,
wenn der Baum vollstindig konkretisierbar ist, d.h. jeder Teilzweig mufl einem
konkreten Teilpfad entsprechen, der konsistent zu den gemeinsamen Prafixteilpfad
der Verzweigung ist.
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Kapitel 3

Hybride Automaten

In diesem Kapitel werden Hybride Automaten und deren Semantik sowohl fiir
Zeit-kontinuierliche, als auch fiir Zeit-diskrete Hybride Systeme formal vorgestellt.
Diese konzeptionelle Repréasentation wird im folgenden Kapitel zur konzeptionel-
len Beschreibung des iterativen Abstraktionsverfeinerungsverfahren herangezo-
gen werden.

3.1 Zeit-kontinuierliche Hybride Automaten

Formale Verifikation von Hybriden Automaten sind Gegenstand vieler For-
schungsansédtze, wobei zumeist unterschiedliche Definitionen von Hybriden Sy-
stemen Verwendung finden, welche vielfach dquivalent oder doch zumindest
von dhnlicher Charakteristik sind. So besteht ein Hybrides System typischerwei-
se aus einer endlichen Anzahl von diskreten Orten, auch als Zustinde oder Modi
bezeichnet, und einem endlich-dimensionalen kontinuierlichen Zustandsraum. Die
Zeit-kontinuierliche Semantik beschreibt die Zustandstiberginge des kontinuierli-
chen Zustandsraums mit Hilfe von den Modi zugeordneten Differentialgleichungen,
wiahrend diskrete Zustandswechsel bei Erfiillung der entsprechenden Transitions-
bedingung, im Folgenden auch Guard Set genannt, des kontinuierlichen Zustands-
raumes, begleitet von einem unstetigen kontinuierlichen Zustandssprung durch-
gefiihrt werden, der im Folgenden als Jump Set bezeichnet wird. Die dem neuen
Modus zugeordneten Differentialgleichungen bestimmen nun wiederum die kon-
tinuierliche Zustandsentwicklung, bis dieser Modus ebenfalls wieder verlassen
wird, usw.

Hier soll zunéchst die Definition Hybrider Automaten aus [CFH"03] betrachtet
werden, aus der im folgenden Kapitel die hier ndher betrachteten Schritt-diskreten
hybriden Automaten abgeleitet werden.

Definition 7 (Hybrider Automat) Syntax eines Hybriden Automaten. Ein Hybrider
Automat ist ein Tupel H = (Z,zo, X, inv, Xo, T, g, J, f), wobei

o Z cine endliche Menge von Zustanden, auch als Modi bezeichnet,
e 7y € Z ein initialer Zustand,
e X C R" der kontinuierliche Zustandsraum mit n als Anzahl der Dimensionen,

e inv : Z — 2X eine Abbildung ist, die einem Zustand z € Z eine Invariante
inv(z) C X zuordnet,
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Xo € X die Menge der initialen kontinuierlichen Zustiande, welche zusammen
mit zg als {zo} X Xo die Menge der initialen hybriden Zustinde von H ergeben,

T C Z x Z die Menge der diskreten Transitionen zwischen den Modi,

g:T— 2X jeder Transition (z1,z;) € T ein Guard Set g ((z1, z2)) € X zuordnet,

j: Tx X — 2% jeder Transition (z1,22) € T und jedem x € g ((z1,22)) ein Jump Set
j((z1,22), x) C X zuordnet und

f:Z - (X - ]Rn) jedem Modus z € Z ein kontinuierliches Vektorfeld f(z)
zuordnet, welches die kontinuierliche Zustandsraumentwicklung mit einer Differen-
tialgleichung x(t) = f(z) (x(t)) beschreibt. Dabei soll davon ausgegangen werden,
daf$ jede Differentialgleichung eine eindeutige Losung fiir den Initialwert besitzt:
x(0) € inv(z).

Die Semantik eines Hybriden Automaten wird mit Hilfe eines Transitionssy-
stems mit unendlich vielen Zustinden translativ definiert:

Definition 8 (Semantik) Die Semantik eines Hybriden Automaten H entspricht einem
Transitionssystem TSy = (S, So, E) mit:

o der Menge aller hybriden Zustinde (z,x) von H, S = {(z,x) € Z x X |x € inv(z) }
o der Menge der initialen Hybriden Zustinde Sy = {zo} X Xo

o den Transitionen (s1,sp) € E mit s; = (z1,x1), S2 = (22, X2) genau dann, wenn es
eine Transition (z1,z) € T gibt mit einer Trajektorie x : [0,7] — X fiirein T € R>Y,
so daf$

x(0) = x1, x(7) € g((21,22)),

x2 € j((z1,22), X(7)),

() = fz) (X)) fiir t € [0, 7],
X(t) € inv(zy) fiir t € [0, 7],

X € inv(zy)

Aufgrund der Zeit-kontinuierlichen Modellierung kénnen diese Automaten
nicht nur das Verhalten von Reaktiven Systemen in Form von z.B. eingebetteten
Systemen modellieren, sondern eignen sich auch fiir eine genaue Modellierung
einer rein physikalischen Umgebung, welche natiirlicherweise Zeit-kontinuierliche
Entwicklungen aufweist.

3.2 Hybride Automaten in Schritt-diskreter Betrach-
tung

Hybride Automaten sind in ihrer allgemeinsten Form aufgrund ihrer Allgemein-
gliltigkeit fiir die Wissenschaft am interessantesten, jedoch gibt es fiir den prakti-
schen Einsatz der hieraus hervorgegangenen Verfahren fiir die Verifikation zwei
Punkte zu berticksichtigen:

1. Heutige Computer und Steuerungssysteme arbeiten ausschliefilich Schritt-
diskret. Differentialgleichungen werden, wenn noétig, durch explizit model-
lierte Zeit Schritt-diskret approximiert. Primirer Anwendungsfall des Model-
Checkens ist das Beweisen von Aussagen iiber solche Schritt-diskreten Steue-
rungssysteme, wie in Abschnitt diskutiert, welche jedoch eine andere
Charakteristik aufweisen, als typische Zeit-kontinuierliche Modellierungen.
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2. Die Leistungsfahigkeit heutiger existierender Ansétze zur Behandlung allge-
meingtiltiger Zeit-kontinuierlicher Hybrider Systeme ist fiir den praktischen
und insbesondere fiir den industriellen Einsatz nicht ausreichend.

Nach Punkt [I}ist es fiir den praktischen Einsatz relevant, sich mit einer restrikti-
veren Teilmenge der allgemeinen Zeit-kontinuierlichen Hybriden Systemen aus-
einanderzusetzen. Diese industriell relevante Teilmenge von Modellen ist in der
dieser Arbeit zugrunde liegenden Implementierung adressiert worden und, wie
die Ergebnisse spéater zeigen werden, kann Punkt P fiir diese relativiert werden.

Schritt-diskrete Systeme mit kontinuierlichen Variablen, wie sie mit den Cask
Tools SIMULINK-STATEFLOW, STATEMATE, ASCET oder Scapk erstellt werden, weisen
bezogen auf den im vorigen Abschnitt vorgestellten Hybriden System die zentrale
semantische Besonderheit auf, daf$ es keine kontinuierliche Zeit gibt. Mit diesen
Werkzeugen modellierte reaktive Systeme berechnen schrittweise auf Basis des
internen Zustands und der aktuellen Eingabewerte aus der Umgebung die dazu-
gehorigen Ausgabewerte, sowie den neuen internen Zustand. Das System kann
nur diskret reagieren und keine Zeit-kontinuierlichen Ausgabewerte zur Verfi-
gung stellen, genauso wenig wie interne Zustandsiibergénge Zeit-kontinuierlich
ablaufen kénnen.

Diese existierende semantische Restriktion solcher Modelle bedeutet fiir den
Zeit-kontinuierlichen Automaten:

e Die Invariante, welche ein Verlassen eines Modus erzwingen bzw. das betre-
ten eines neuen Modus verhindern kann, ist trivialerweise inv(z) = X fiir alle
Modiz € Z,d.h. gemafs der Semantik—Definitionﬁbt die Invariante keinerlei
restriktiven Einfluss auf das Transitionsgeschehen mehr aus.

o Die Differentialgleichung zur Beschreibung des kontinuierlichen Vektorfel-
des ist trivialerweise x(f) = f(z)(x(t)) = 0 fiir alle Modi z € Z, d.h. ohne
diskrete Transitionstibergiange finden keinerlei kontinuierliche Zustandsan-
derungen statt.

Damit konnen wir die Syntax und Semantik eines Schritt-diskreten hybriden Au-
tomaten vereinfacht darstellen und wie folgt definieren:

Definition 9 (Schritt-diskreter Hybrider Automat) Syntax eines Schritt-diskreten
Hybriden Automaten. Ein Schritt-diskreter Hybrider Automat ist ein Tupel H =
(Z,20,X,X0,T, 8, ]), wobei

o Z cine endliche Menge von Zustinden,
e zy € Z ein initialer Zustand,
o X C R" der kontinuierliche Zustandsraum mit n als Anzahl der Dimensionen,

o X C X die Menge der initialen kontinuierlichen Zustinde, welche zusammen mit
2o als {zo} X X die Menge der initialen hybriden Zustinde von H ergeben,

T C Z x Z die Menge der diskreten Transitionen zwischen den Modi,

o ¢ : T — 2X jeder Transition (z1,z2) € T ein Guard-Set g ((z1,2z2)) € X zuordnet
und

o j:T - (X — 2%) jeder Transition (z1,z2) € T und jedem x € g((z1,22)) eine
Jump-Set-Funktion j((z1,z2)) (x) € X zuordnet.
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G ]G]

(H ({x|05x<2} xfx+1}) )

({x|0>x}xH{0}) ({xlx>2}x{x})

Zo

. ({xlx>2}, x{x})

({x10<x<2}x~{x+1})

({x10>x},x~{0})

Abbildung 3.1: Beispiel eines einfachen Schritt-diskreten Hybriden Automaten H
mit dem kontinuierlichen Zustandsraum X = R

In obiger Definition ist zwecks geeigneterer Beschreibung des Verfahrens in spa-
teren Kapiteln die Definition der Jump-Sets j : T x X — 2% syntaktisch abgedndert

worden zu Jump-Set-Funktionen j : T — (X - ZX).
Die Semantik eines Schritt-diskreten Hybriden Automaten ist im Vergleich zu
dem Zeit-kontinuierlichen Automaten signifikant vereinfacht darstellbar:

Definition 10 (Semantik Schritt-diskreter Hybrider Automaten) Die Semantik ei-
nes Schritt-diskreten Hybriden Automaten H entspricht einem Transitionssystem TSy =
(S, Sy, E) mit:

o der Menge aller hybrider Zustiinde (z,x) von H, S = Z x X
o der Menge der initialen Hybriden Zustinde Sy = {zo} X Xo

o den Transitionen (s1,s2) € E mit 51 = (21,x1), S2 = (22,%2) genau dann, wenn
(z1,22) € T : x1 € §((z1,22)) A x2 € j((21,22)) (x1)

Einen Pfad m = (so,51,52,...) von TSy wird im Folgenden als Pfad von H
bezeichnet und TSy als das Pfad-Transitionssystem von H.
Bzgl. eines gegeben Modells H bezeichnen wir die Menge aller Guard-Sets

mit G & {g(t) |t € T} und die Menge aller Jump-Set-Funktionen mit | &y jlt € T}

Desweiteren definieren wir die Menge GJ = = {(g®), j() |t € T} € GX] als die Menge
aller in H vorkommenden Paare von Guard Sets und Jump Set Funktionen.

In Abbildung [3.1]ist ein kleiner Beispiel-Automat graphisch veranschaulicht.
Den Transitionen sind Guard Sets y und Jump Set Funktionen C zugeordnet, welche
in der Abbildung entsprechend mit (y, C) beschriftet sind. Dies sind die Elemente in
GJ. Da das dazugehorige Pfad-Transitionssystem unendlich viele Zustdnde besitzt,
kann dies nicht angemessen dargestellt werden.

Lineare Schritt-diskrete Hybride Automaten Da die dieser Dissertation zugrun-
de liegende Implementierung sich auf lineare Schritt-diskrete Hybride Systeme
beschrinkt, fiihren wir diese hier ebenfalls formal ein.

Definition 11 Ein Schritt-diskreter Hybrider Automat H = (Z,z9, X, Xo, T, g, j) heifst
linear, falls alle Jump Set Funktionen sich durch eine lineare Transformation beschreiben
lassen:

VieT:jit)(x)=A-x+Db
mit A€ R™™, beR"und x € X.

Damit haben wir nun die Schritt-diskreten linearen Hybriden Automaten in
konzeptioneller Représentation vorgestellt. Diese werden fiir die konzeptionelle
Beschreibung des Verfahrens im folgenden Kapitel herangezogen werden.
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3.3 Erweiterung um multiple Transitionen

Sowohl der Zeit-kontinuierliche, als auch der Schritt-diskrete Hybride Automat
kann den gegebenen Definitionen geméfs von einem Zustand z; zu einem Zustand
2z hochstens eine Transition besitzen, welcher genau ein Guard-Set und eine Jump-
Set-Funktion zugeordnet sind. Diese Restriktion vereinfacht spéter die Formalisie-
rung des hier vorgestellten Verfahrens, entspricht jedoch nicht der Semantik der
Modelle, die in den Sprachen der bereits genannten Case-Tools bzw. der Sprache
C modelliert werden konnen. Hier ist es typisch und auch sinnvoll von einem Zu-
stand z; zu einem Zustand z, eine Menge von Transitionen zu verwenden, welche
unterschiedlichen Guard-Sets und/oder unterschiedlichen Jump-Set-Funktionen
zugeordnet sind. Wie im Folgenden gezeigt konnen solche Modelle jedoch syntak-
tisch bisimulationsédquivalent auf die in Definition[7jund [9|spezifizierten Hybriden
Automaten reduziert werden, so daf sich eine Erweiterung selbiger Definitionen
zur Behandlung solcher Modelle ertibrigt.
Die Syntax dieser Mehr-Transitions-Automaten ldfit sich wie folgt definieren:

Definition 12 (Erweiterter Schritt-diskreter Hybrider Automat) Ein um Transiti-
onsmengen erweiterter Schritt-diskreter Hybrider Automat ist definiert als H' =

(Z’, zp, X', X§, T’), wobei
e 7', zy, X' und X analog definiert sind wie in Definition[J]

o T" CZ'xZ'xG x] die Menge der diskreten Transitionen zwischen den Zustinden
reprisentiert, wobei G’ und |” Guard-Sets und Jump-Set-Funktionen ebenfalls analog
zu Definition [9)darstellen

Lemma 2 Ein erweiterter Schritt-diskreter Hybrider Automat H' = (Z’,zé,X’,X(’), T’)

ist bisimulationsiquivalent zu einem Schritt-diskreten Hybriden Automaten H =
(Z,20,X,Xo,T,8,j) mit

o Z={z}U U(z’,zi,y,é)ET’ {Zzlﬂ’g}

e X=X

Xo = X}

T= (U(zi,z’z,y,é)eT’,z' =z, {(Z(), ZZ;,%E)})U(U(z’,zi,yl,él)eT’ U(z’l,z’ 2,82)ET {(ZZi,VlEl/ ZZ;yzEz)})

17 2

8 ((Zzi}/lfllzlé}/zéz)) =72

J'((Zz;yléllzz;yzéz)) =&
unter der Relation B = {(zo,z(’))} U U(Z,,Zil%é)ep {(Zzlyg,Zi)}.

Beweis: Zu zeigen ist, daff B eine Bisimulationsrelation ist und als solche
die Bedingung in Definition |4 erfiillt. Gegeben seien zwei beliebige Zustinde
Zzye € Z\ {zo} und 2z € Z’ mit (ZZ§V1 &,27) € B. Der Zustand zp € Z wird auf-
grund seiner abweichenden Bezeichnerstruktur und seiner Sonderstellung durch
¥z € Z : (z,29) ¢ T von der folgenden Betrachtung ausgeklammert, kann jedoch
recht einfach analog behandelt werden. Zunichst wird die Korrespondenz von

Transitionsquell- und Zielzustdnde in beide Richtungen gezeigt:

31



e Jeder Zustand z} € Z’ mit (z],2},2,&2) € T ist in H' ein moglicher Zielzu-
stand der Transitionsrelation, welcher nach Definition von B korrespondiert
mit dem Zustand z,,;, € Z. Es bleibt zu zeigen, dafs es eine Transition
(Zzg e Zzy.8) € T gibt. Nach Definition von T ist genau dies der Fall, wenn
es einen Zustand z] gibt, der eine eingehende Transition (z’,z],y1,&1) € T
besitz und eine ausgehende Transition (z], 2}, 72, &2) € T'. Ersteres ist erfiillt,
da der Zustand z;,,¢, nach Definition von Z andernfalls nicht existieren wiir-
de. Letzteres wurde bereits verwendet um einen beliebigen Zielzustand z/, zu

bestimmen und ist somit trivial erfiillt, die Transition (z,,,¢,, 2z,,s,) alsoin T.

* Jeder Zustand z),s, € Z mit (2, ¢,,2z),,) € T ist ein Zielzustand der Tran-
sitionsrelation, welcher nach Definition von B mit dem Zustand z/, korre-
spondiert. Es bleibt zu zeigen, dafi es eine Transition (z],z), 2, &2) € T gibt.
Aufgrund der Definition von T ist dies fiir zwei Zustdnde z./,,¢, und z.;,,¢,

1 N 2
trivial erftillt.

Da (zo, z)) € B, ist auch die Bedingung in Definitionerfiﬂlt und damit gilt H = H’.
O

Durch die Bisimulationsdquivalenz erweiterter Schritt-diskreter Hybrider Sy-
steme und den einfachen Schritt-diskreten Hybriden Systemen haben wir gezeigt,
dafl ein fiir einfache Schritt-diskrete Hybride Systeme beschriebenes Verfahren
auch auf erweiterte Systeme mit mehreren Transitionen zwischen zwei Zustan-
den iibertragbar ist. Damit kénnen wir die formale Beschreibung des iterativen
Abstraktionsverfeinerungsverfahrens in Kapitel {] auf die einfachere Form dieser
Systeme beschrdnken, was demgemafs die Formalisierungen deutlich vereinfacht.

IDies ist fiir den analogen Nachweis fiir zo nicht der Fall, aufgrund der fiir diesen Sonderfall explizit
erweiterten Transitionsrelation T jedoch auch nicht erforderlich.
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Kapitel 4

Konzeptionelle Beschreibung
des w-CeEGAR Verfahrens

In diesem Kapitel wird das iterative Abstraktionsverfeinerungsverfahren zur Ve-
rifikation (Schritt-diskreter) Hybrider Systeme konzeptionell vorgestellt, d.h. alle
Algorithmen und Darstellungen orientieren sich strikt an den in Kapitel [3 vor-
gestellten Definitionen von (Schritt-diskreten) Hybriden Systemen, ohne auf kon-
krete Représentationen von Modellen aus industriellen Kontexten einzugehen.
Dieses Vorgehen soll die Allgemeingtiltigkeit des Verfahrens herausstellen und
das Verstiandnis erleichtern. Die Bezugnahme auf konkrete Reprasentationen und
Implementierungen erfolgt in Kapitel [6}

Im folgenden Abschnitt wird neben der Motivation des Einsatzes iterativer Ab-
straktionsverfeinerungstechniken und deren allgemeiner Funktionsweise die Stra-
tegie des hier vorgestellten Verfahrensansatzes mit Hinblick auf charakteristische
Eigenschaften kontrolldominierter Systeme diskutiert.

Danach folgt die Vorstellung des neuen Verfahrens in einfacher Form in sei-
nen wesentlichen Phasen, der initialen Abstraktion, der Pfadanalyse, sowie der
Verfeinerung der Abstraktion durch einen lernenden w-Automaten. Nach dem
Beweis der Korrektheit des Verfahrens werden Terminierungsbedingungen und
die Verwendung von CTL-Model-Checking diskutiert. AufSerdem werden zentrale
Erweiterungen des Verfahrens vorgestellt, die die Konvergenz des Verfeinerungs-
prozesses erheblich beschleunigen kénnen.

Das Kapitel schliefit nach der Vorstellung der Ubertragung des Verfahrens auf
Zeit-kontinuierliche Systeme durch einen Vergleich mit verwandten Arbeiten.

4.1 Motivation

Wir betrachten zundchst die allgemeine Funktionsweise iterativer Abstrakti-
onsverfeinerungsverfahren, bevor die Charakteristik kontrolldominierter Schritt-
diskreter Hybrider Systeme diskutiert wird. Darauf aufbauend wird dann die Stra-
tegie des in diesem Kapitel vorgestellten Abstraktionsverfeinerungsverfahrens fiir
diese Systeme motiviert.

4.1.1 Iterative Abstraktionsverfeinerung

Wie bereits in Abschnitt.6lauf Seite23]beschrieben, werden Abstraktionstechniken
eingesetzt, um den Zustandsraum und mithin die Komplexitét eines Systems zu
reduzieren. Mit einer geeigneten Abstraktion lassen sich somit nicht nur grésere Sy-
steme model-checken, sondern selbst solche, die einen unendlichen Zustandsraum
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aufweisen. Die Anwendung von Abstraktion ist daher sehr viel versprechend,
jedoch bleibt das Problem, eine geeignete Abstraktion zu finden.

Die Abstraktion darf kein zu einfaches abstraktes System beinhalten, da sonst
vom Model-Checker Pfade berechnet werden, die sich nicht auf das abstrahier-
te System {iibertragen lassen. Wir sprechen in diesem Fall von einer zu groben
Abstraktion. Ist die Abstraktion nicht einfach genug, ist die angestrebte Komple-
xitdtsreduktion nicht ausreichend, die Abstraktion ist damit zu fein. Im Falle von
Hybriden Systemen ist es dariiber hinaus nicht trivial, {iberhaupt eine diskrete
Abstraktion zu finden, um vom kontinuierlichen Zustandsraum zu abstrahieren,
da dieser unendlich grofs ist.

Ein hiufig angewandtes Verfahren zur Losung dieses Abstraktionsproblems ist
die iterative Abstraktionsverfeinerung. Dabei wird mit einer recht groben initialen
Abstraktion Ay des zu abstrahierenden Transitionssystems TS begonnen, bei der
man sicher davon ausgehen kann, dafs dieses nicht zu komplex ist. Wird nun vom
Model-Checker ein Pfad 7 fiir das abstrakte Transitionssystem Ag ermittelt, fiir den
es keinen korrespondierenden Pfad m in TS gibt, so ist dieser Pfad als ungiiltig zu
betrachten. Da Ay offenbar das Ergebnis einer zu groben Abstraktion war, kann
jedoch mit einer feineren Abstraktion A; der Vorgang wiederholt werden, wobei
sinnvollerweise eine systematische Verfeinerung Ay > A; durchgefiihrt werden
sollte. Bei erneutem Aulftreten eines ungiiltige Pfades kann als Gegenmafinahme
abermals eine Verfeinerung des Abstraktionsschritts erfolgen. Auf diese Weise
entsteht eine Folge von abstrakten Transitionssystemen Ay, A1, Ay, ..., Ay, fr die
Ay = Ay = Ay = -+ = A, = TS gilt. Damit ndhern wir uns approximierend dem
Verhalten von T'S solange, bis wir fiir ein n € IN schliefslich ein ausreichend genaues
abstraktes Transitionssystem A, erhalten, fiir das hinsichtlich einer Menge Sy von
zu erreichenden Zustinden im abstrakten System entweder A, E AG-Sy gilt
oder der Model-Checker einen giiltigen Pfad 7t bzgl. A, berechnet. In ersterem
Fall kénnen wir aufgrund von Lemma [T| auf Seite 24] daraus schliefen, dal TS k
AG-5y mit Sy als der Menge der zu Sy in der Abstraktionsrelation befindlichen
korrespondierenden Zustdnde und im Falles eines giiltigen Pfades konnen wir aus
diesem sogar einen Pfad 7 in TS berechnen, der in TS giiltig ist und zu einem
Zustand sy aus Sy flihrt.

Wird die Folge von abstrakten Transitionssystemen Ay, A1, Ay, ..., A, automa-
tisch berechnet, so sprechen wir von einer automatischen iterativen Abstraktions-
verfeinerung. Es gibt im Allgemeinen keine Abstraktionsverfeinerung, die ohne
Berticksichtigung weiterer Informationen zielgerichtet eine entsprechende Folge
generiert, da die Frage offen ist, welche Teile des Systems in welcher Form zu
verfeinern sind. Daher wird hier hdufig von der Pfad-gelenkten Abstraktionsver-
feinerung (Counter Example Guided Abstraction Refinement, abgekiirzt CEGAR)
Gebrauch gemacht, wie z.B. in [CFH"03, |ADI03]. Die grundsatzliche Idee hierbei
ist die Ausnutzung der Information der Widerlegungen vorangegangener Iteratio-
nen, um eine gezielte Abstraktionsverfeinerung durchfiihren zu kénnen. So werden
beispielsweise in [CEFH*03] Pfade, bzw. Pfadfragmente von 7t aus dem abstrakten
Transitionssystem gezielt entfernt, um eine moglichst kleinschrittige Abstraktions-
verfeinerung zu bewerkstelligen.

Grundsétzlich sind fiir einen Cecar Ansatz die folgenden Schritte notwendig:

1. Generierung einer initialen Abstraktion Ay

2. Ermittlung eines Pfades 7t bzgl. der Abstraktion A; durch einen Model-Check-
Algorithmus

3. (In-)Validierung des Pfades 7t.

4. Verfeinerung der Abstraktion A;;1, so daf8 7t nicht erneut auftreten kann.
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Generierung einer initialen Abstraktion Ay fiir TS

A=A
while A £ AG=S, do % Model-Checker Lauf
fti=(20,21,...,%n), 20 € Su % Pfad vom Model-Checker fiir A

if 7t ist ungtiltig then
Generiere A’ mit A > A’ unter Berticksichtigung von 7t
A=A
else return 7 fiir TS konkretisiert aus t = % giiltiger Pfad
end
return true % TSy E AG—Sy

Algorithmus 1: CEcar-Algorithmus . Es wird entweder das Ergebnis true oder ein
Pfad 7w = (so,...,sx), 54 € Su bzgl. TS zurtickgegeben.

Je nach Verfahren ist der Aufwand fiir diese Berechnungsschritte unterschiedlich.
Grundsitzlich kann fiir die Verifikation Hybrider Systeme durch Abstraktionsver-
feinerung jedoch gesagt werden, dafs der Aufwand fiir den Model-Check-Algo-
rithmus mit der Grofie des Zustandsraums der abstrakten Transitionssysteme und
der Pfadlinge wiachst, wiahrend der Aufwand fiir die Validierung des Pfades mit
der Anzahl kontinuierlicher Variablen (Dimensionen) und der Pfadlange wéchst.
Da diese Schritte mehrmals wiederholt durchgefiihrt werden miissen, kann es
abhingig von diesen Parametern zu betrdchtlichen Gesamtlaufzeiten des Verifika-
tionsprozesses kommen.

In Algorithmus [1]ist der iterative Prozess in Pseudo-Code dargestellt. Ein sol-
ches Cecar-Verfahren wird auch in dem in dieser Arbeit geschilderten Verfahren
eingesetzt. Bevor die Schritte im Einzelnen vorgestellt werden, wollen wir zunéchst
die Menge der zu verifizierenden Modelle ndher betrachten.

4.1.2 Charakteristik Schritt-diskreter Modelle

Wie bereits in Kapitel [3.2] bemerkt wurde, stammen die hier betrachteten Systeme
aus der Klasse der Schritt-diskreten Hybriden Systeme, welche sowohl mit den
gebrauchlichen Case-Tools, als auch direkt in der am weitesten verbreiteten Mo-
dellierungssprache C modelliert sind. Neben dieser, in Abschnitt 3.2 auf Seite
geschilderten, strukturellen Einschrankung gegeniiber Zeit-kontinuierlichen Hy-
briden Systemen lassen sich jedoch weitergehende typische Eigenschaften solcher
Modelle beobachten. Besonders auffillig insbesondere im Unterschied zu akade-
mischen Beispielmodellen ist der grofe diskrete Zustandsraum solcher industriell
eingesetzten Modelle, der nicht selten in der Gréfenordnung > 21 liegt. Dies wird
im Wesentlichen durch zwei Modellierungsansitze impliziert:

1. Die Komponenten verwenden hiufig neben kontinuierlichen Variablen auch
diskrete zur Modellierung z.B. von Timeout-Ausdriicken, Validierungszih-
lern und -Bits, Fehlerzahler, Verzogerungselemente zur Synchronisation von
Daten, Enable-Bits in Filterkomponenten, unterschiedliche Taktungen, usw.
Daneben sind héufig auch grofiere, parallel agierende Zustandsautomaten
direkt fiir die Steuerung regelungstechnischer Gesetze in die Komponenten
integriert bzw. mit fiir die AuSenwelt kommunikationsrelevanten Aufgaben
betraut.

2. Jedes System besteht tiblicherweise aus (hierarchisch organisierten) parallel
komponierten Unterkomponenten, welchen jeweils Spezialaufgaben zuge-
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teilt sind. Zu diesen Aufgabenbereichen gehort auch die Abwicklung um-
fangreicherer Kommunikationsprotokolle, dem Scheduling verschiedener so-
wohl periodischer, als auch Ereignis-getriebener Tasks, der Kontrolle und
etwaigen Aktivierung von Riickfallebenen in problematischen Situationen
(Fail-Safe Strategien) oder der Ansteuerung von Benutzungsschnittstellen
(HMI-Interface), welche i.d.R. vorwiegend durch diskrete Automaten behan-
delt werden. Die Anzahl der diskreten Zustinde dieser parallel laufenden
Automaten gehen multiplikativ in die Gréfle des diskreten Gesamtzustands-
raums ein.

Beide Umstinde tragen jeweils erheblich zur Vergrofierung des diskreten Zu-
standsraumes bei und in beiden sind die diskreten Zustandsiibergénge nicht von
einmaligen, ausschliefilich diesen Ubergéingen zuzuordnenden kontinuierlichen
Zustandsiibergdngen begleitet. Vielmehr finden sich sowohl die kontinuierlichen
Vorbedingungen (Guard Sets) zur Aktivierung eines Ubergangs, als auch die kon-
tinuierlichen Zustandstransformationen (Jump Set Funktionen), an einer Vielzahl
von weiteren diskreten Zustandsiibergangen wieder. Dies liegt daran, dafs z.B. die
Kommunikationsprotokoll-relevanten Zusténde anderer Unterkomponenten nur
in selteneren Féllen eine Auswirkung auf die anzuwendenden regelungstechni-
schen Steuerungsaufgaben ausiiben, auch wenn dies natiirlich nicht ausgeschlos-
sen ist und mithin auch die Interaktion beider Komponenten bzgl. der Verifikation
zu betrachten ist.

Auf der anderen Seite wird die Anzahl der im System moglichen Berechnungs-
abldufe im kontinuierlichen Zustandsraum, welche durch alternierende Folgen von
Guard Sets und Jump Set Funktionen beschrieben sind, durch Hinzunahme von
diskreten Unterkomponenten oder diskreten Variablen nicht erh6ht. Somit steht ei-
ner grofSen Anzahl von diskreten Zustianden eine vergleichsweise kleine Zahl von
kontinuierlichen Vorbedingungen und Zustandstransformationen (Regelungstech-
nische Gesetze oder kurz: Regelungsgesetze) gegentiber. Diese Verhaltnisméfsigkeit ist
durch Tabelle dargestellt, in der sowohl fiir hier betrachtete industrielle Fallbei-
spiele, als auch fiir akademische Modelle diese Relation vergleichend dargestellt
wird.

Wie in der Tabelle zu beobachten gilt fiir die industriellen Modelle

IG]l < 1Z] < IT| (4.1)

wobei GJ die im Modell vorkommenden Guard Set/Jump Set Funktionspaare sind,
Z die Menge der diskreten Zustinde und T die Menge der Transitionen eines
Schritt-diskreten Hybriden Systems, wie in Abschnitt [3.2| auf Seite [28| eingefiihrt.
Es gibt also sehr viel mehr diskrete Zustéindeﬂ und damit auch Transitionen in den
Modellen, als verschiedene regelungstechnische Gesetze Anwendung finden.

Die Bestimmung der in der Tabelle angegebenen Anzahl der regelungstech-
nischen Gesetze basiert auf der Aufsummierung von verschiedenen in Simulati-
onsldufen beobachteten Guard Set / Jump Set Paaren. Somit stellt diese Grofse nur
eine untere Grenze dar, die jedoch praktische Relevanz besitzt, wie spdter deutlich
werden wird.

Fiir die Laufe solcher Systeme hat dies zur Folge, dafl aufgrund der exzessiven
Replikation von kontinuierlichen Berechnungsschritten sich nicht nur die einzel-
nen Berechnungsschritte, sondern auch deren Abfolge bei verschiedenen Laufen
sehr hdufig wiederholt. Dieser durch das hier vorgestellte Verfahren ausgenutzte
Umstand wird noch in spater prasentierten Statistiken dargestellt werden.

Im Gegensatz zu der Transitionszahl ist die Zustandszahl technisch einfach anzugeben. Da die
Zahl der erreichbaren Zustande notwendigerweise kleiner ist als die Anzahl der Transitionen, stellt die
Zustandszahl eine sichere untere Grenze dar.
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Modell diskrete | kontinuier- Regel-

Zustan- liche ungsge-
de Variablen setze
total /input /state

Window lifting system (Ascer,BMW) 226 27/2/4 ~ 60

Autopilot System (Scape,[VER9S]) 251 423/7/25 ~ 80

Desantd’} (Scape,Hispano-Suiza) 21055 358/14/0 8

Akademische Modelle

Cruise Control System ([SFHKO04]) 24 6/0/6 ~ 24

Distributed Robot Control ([AHH96]) 20 12/0/12 <1000

Mutual Exclusion example ([ADI02]) 20 3/0/3 ~16

?Castings zwischen int- und float-Grofen sind hierbei abstrahiert

Tabelle 4.1: Industrielle open-loop Modelle vs. akademische closed-loop Modelle

4.1.3 Konsequenz fiir die Verifikation

In dem hier vorgestellten Abstraktionsverfahren sind Griinde fiir falsche Gegenbei-
spiele ausschliefilich in der Unlgsbarkeit der dazugehorigen abstrahierten Berech-
nungssequenzen zu suchen. Vor diesem Hintergrund ist es nahe liegend, nicht nur
den Pfad, bzw. Teilpfad auszuschlieflen, der aufgrund einer Unvereinbarkeit mit
der dazugehorigen konkreten Berechnungsfolge als ungiiltig zu erkléren ist, son-
dern gleich alle Pfade auszuschliefen, die aufgrund der gleichen Berechnungsfolge
im kontinuierlichen Zustandsraum ebenfalls ungtiltig sind. Somit wird vermieden,
im Verlauf der iterativen Abstraktionsverfeinerung je wieder einen ungtiltigen Pfad
zu erhalten, der aus einem bereits bekannten Grund zu invalidieren ist.

In Modellen mit einem grofien diskreten Zustandsraum existieren entsprechend
viele ungiiltige Pfade, die als solche auf Grundlage der beinhalteten unldsbaren Be-
rechnungsfolgen zusammenzufassen sind. Daher ist ein kategorischer Ausschlufs
von Pfadklassen geeignet, um in einem iterativen Verfeinerungsverfahren mit deut-
lich weniger Iterationen die Erreichbarkeit bzw. Unerreichbarkeit zu entscheiden,
als dies bei Verfeinerungsverfahren wie [CEH03] der Fall ist, wo nur Fragmente
des ungiiltigen Pfades im Verfeinerungsschritt ausgeschlossen werden.

Das in diesem Kapitel vorgestellte Verfahren basiert auf dieser Uberlegung und
schliefit ungiiltige Pfadklassen unter Verwendung eines inkrementell konstruierten
w-Automaten aus. Das Verfahren lernt in kompakter Form alle ungtiltigen Laufe
dieser Pfadklassen und verhindert durch Verfeinerung, dafd diese erneut auftreten
konnen. Bevor das Verfahren vorgestellt wird, fithren wir im folgenden Abschnitt
einige, in diesem Kapitel haufiger verwendete Notationen ein.

4.2 Definition allgemeiner Funktionen und Notatio-
nen
Eine im Verfahren hdufig vorkommende Datenstruktur sind Sequenzen von 7 Ele-

menten eines beliebigen Typs Er der Form (e, €2, ..., e,) € (Er)". Wir fithren hierfiir
die folgende abkiirzende Schreibweise ein:

def
<€n> = (61/ 62/ ceey el’l)
Fiir Sequenzen, deren Nummerierung bei 0 anstatt bei 1 beginnt, schreiben wir
(eny™* = (e e1, - en)
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Die Liinge einer Sequenz (e, ) wird durch (e, )| = nbzw. ((en)zo £ 11+1bezeichnet.

Auf diesen Sequenzen werden Selektions- und Substitutionsfunktionen beno-
tigt, welche an dieser Stelle Typ-unabhéngig fiir verschiedene Arten von Sequenzen
definiert werden.

Definition 13 (Selektion) Fiir eine Sequenz {e,) liefert die Selektionsfunktion sel :
(Er)" x N — Er das k-te Element der Sequenz, formal

sel ((en), k) Z e,k <n
Als Kurzschreibweise verwenden wir {e,) Z sel Kew, k).

Definition 14 (Substitution) Mit {(e,) = (e1,€2,...,6k-1,€k €k+1,--.,€n) als gegebene
Sequenz liefert die Substitutionsfunktion subst : (E)" X Er X N — (Er)" eine Sequenz
gleichen Typs, in der das k-te Element, k < n, substituiert ist durch ein gegebenes e}, formal

def
subst ((e,,), e k) = (e1,€2, -+, Ck1,€,Cki1,- -, Cn)
Als Kurzschreibweise verwenden wir (e,,)[(k)\e“ 2 subst ((en), € k).

Definition 15 (Konkatenation) Zwei Sequenzen (e, ) und {e,,) werden mit dem Konka-
tenationsoperator konkateniert zu einer neuen Sequenz mit:

def
<en> ' <e;n> é (61/62/ «ees6ny e’l/eél .. -/e;n)

4.3 Das w-CeGAR Verfahren

Dieser umfangreichere Abschnitt stellt das iterative Abstraktionsverfeinerungs-
verfahren zum Ausschlufs von Klassen ungtiltiger Gegenbeispiele in einfachster
Form vor. Komplexere Erweiterungen werden in spéter folgenden Abschnitten
eingefiihrt.

Wie schematisch in Abbildung [4.1] dargestellt, beginnt das Verfahren mit einer
einfachen Abstraktion, einem Automaten Ay welcher die gleiche diskrete Struktur
wie der hybride Automat H besitzt. In jeder Iteration werden die vom Model-
Checker generierten Pfade analysiert und im Falle der Ungiiltigkeit minimale Teil-
berechnungssequenzen in dem dazugehorigen kontinuierlichen Zustandsraum der
Konkretisierung dieser Pfade ermittelt, welche fiir deren Ungiiltigkeit hinreichend
sind. Ein diese Teilberechnungssequenzen inkrementell lernender w-Automat Ac
akzeptiert nur w-Worter, welche keiner dieser hinreichenden Bedingungen fiir un-
giiltige Pfade gentiigen. Diese Eigenschaft wird durch ein Kreuzprodukt mit der
initialen Abstraktion Ay kombiniert, d.h. der auf Grundlage aller bis zum i-ten
Iterationsschritt bekannten Konflikte konstruierte Automat Ac,,, wird mit Ay zur
Konstruktion des im folgenden Iterationsschritt zu verifizierenden Automaten A; ;1
durch Aj4q = Ac,,, X Ap gebildet.

Aufgrund der Verwendung eines w-Automaten zum Erlernen von Berech-
nungssequenzen werden wir das nun vorgestellte Verfahren zur Unterscheidung
von anderen als w-CeGar Verfahren bezeichnen.

Die folgenden Abschnitte beschreiben die geschilderten Verfahrensschritte in-
itiale Abstraktion, Pfadanalyse, Konstruktion des w-Automaten und Parallelkomposition.
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Abbildung 4.1: Schematische Ubersicht des iterativen Abstraktionsverfeinerungs-
verfahrens.

4.3.1 Initiale Abstraktion

Ebenso wie viele andere iterative Abstraktionsverfeinerungsverfahren hybrider
Systeme ([CEH*03]) beginnen wir initial mit genau dem Transitionssystem, welches
die gleiche diskrete Struktur aufweist, wie das hybride System H.

Definition 16 (Initiale Abstraktion) Das initial verwendete abstrakte Transitionssy-
stem Ag = (Z, 20, T) bzgl. eines Pfad-Transitionssystems TSy = (S, So, E) eines Hybriden

Systems H = (Z,z0,X,Xo,T,8, j) mit S = Z x X ist durch die Funktion ag : S — 7 so
definiert, dafs fiir jeden Zustand zy € Z ein isomorpher Zustand 2y € Z existiert, mit

ao ((zk, x)) = 2

Ay ist bzgl. diskreter Zustande und Transitionen zu H isomorph, wéhrend
jedes kontinuierliche Verhalten ausgeklammert wird. Aufgrund der Definition
von Ap gilt trivialerweise Ay > TS5, d.h. Ap ist eine Abstraktion des Pfad-
Transitionssystems nach Definition [p|auf Seite

Dieses Transitionssystem kann nun mit den in Kapitel [2.4{ beschriebenen Ver-
fahren durch einen Model-Checker behandelt werden und im Falle der Erreich-
barkeit ein entsprechender Pfad generiert werden. Ist die Eigenschaft nicht er-
reichbar, so kénnen wir nach Lemma [1| auf Seite 24| dieses Ergebnis auf das Pfad-
Transitionssystem TSy iibertragen. Wird vom Model-Checker hingegen ein Pfad
errechnet, so muf$ dieser, wie im folgenden Abschnitt beschrieben, validiert und
im Falle der Ungiiltigkeit das Abstraktionssystem verfeinert werden.

Daneben kommt dem initialen abstrakten Transitionssystem jedoch eine Schliis-
selrolle in der Verfeinerung fiir spatere Abstraktionsschritte zu. Wie bereits in Ab-
bildung [4.1|skizziert, wird Ay unter Ausnutzung der Isomorphie zu der diskreten
Struktur von H in folgenden Iterationsschritten im Rahmen eines Kreuzprodukts
mit dem zu konstruierenden w-Automaten wiederverwendet.

Wir werden daher zur Unterscheidung von Aj gegentiber beliebigen Abstrak-
tionen A;, bei Irrelevanz des Iterationsindex i auch einfach mit A bezeichnet, fiir Ag
das Tripel Ag = (Z, 20, T) und fiir A; das Tripel A; = (S So, ) E) verwenden.

4.3.2 Pfadanalyse

Zur Analyse der Giiltigkeit eines Pfades 7t = (3,)*° mit der in Abschnitt |4.2] auf

Seite eingefiihrten abkiirzenden Schreibweise (§n>20 = (%0,81,...,8,) , den der
Model-Checker bzgl. des abstrakten Modells A ermittelt, muf$ festgestellt wer-
den, ob es gemafs der Abstraktionsrelation a einen korrespondierenden Pfad
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Abbildung 4.2: Abbildungsrelationen und -funktionen zwischen den Zustands-
mengen des Hybriden System H, des Pfad-Transitionssystems TSy und des ab-
strakten Transitionssystems A

T = ((zo,X0),(z1,x1), ..., (20, %1)) = (24, xn)>ZO in dem Pfad-Transitionssystem TSy
gibt, so das V0 < i < n: ((z;,x;),8:) € a gilt. Ist dies der Fall, kann das Verfahren mit
einem errechneten Pfad 7 terminieren, andernfalls ist aus dem ungiiltigen Pfad 7t
eine Information zur nachfolgenden Verfeinerung von A zu ermitteln, was durch
die Extraktion so genannter minimaler Konflikte erreicht wird.

Im Folgenden wird zunéchst die Projektion 0 des Pfades 7t auf das Schritt-
diskrete Hybride System H eingefiihrt, mit deren Hilfe die Berechnungsfolge im
kontinuierlichen Zustandsraum rekonstruiert werden kann. Hierfiir wird eine Lo-
sungsfunktion £ definiert, welche die (Un-)Giiltigkeit der Berechnungsfolge ermit-
telt. Die Losungsfunktion wird im Falle der Ungiiltigkeit der Berechnungsfolge fiir
die Extraktion und Minimierung von Konflikten aus selbiger von einem Suchalgo-
rithmus verwendet, der eine Auswahl von Konflikten ermittelt.

4.3.2.1 Pfadprojektion

Fiir einen korrespondierenden Pfad 7 = ((zo, x0), (21, %1), - - ., (Zn, X)) = ((z”,xn)>20
in dem Pfad-Transitionssystem TSy mufi es insbesondere eine Folge xo, x1, ..., X,
von Elementen des kontinuierlichen Zustandsraums X geben, die jeweils der al-
ternierenden Folge von Guard Set Bedingungen und Jump Set Funktionen der
gemdfs Abstraktionsrelation dazugehorigen diskreten Transitionen aus der Tran-
sitionsmenge T des Hybriden Systems H gentigen. Zur Berechnung dieser Fol-
ge mufd beztiglich der Abstraktionsrelation a entsprechend gewdihrleistet sein,
dafd jedem Pfad 7t des abstrakten Systems A die dazugehorige Guard-Set/Jump-
Set-Transformationssequenz zugeordnet werden kann, deren Losbarkeit ermittelt
werden muf3.

Dies ist bei Abstraktionsrelationen der Fall, die eine Zuordung jedes abstrakten
Zustands § zu genau einem Zustand z des Hybriden Systems H gewdhrleisten,
wodurch mit Hilfe der Transitionsrelation T eindeutig die dazugehorigen Guard
Set und Jump Set Funktion zuzuordnen ist. Im Folgenden wird eine solche Abbil-
dungsfunktion &~! : § — Z unter Angabe der notwendigen Eigenschaften bzgl. a
formal hergeleitet.

Wir fithren eine Partitionierungsfunktion P; : S — Z ein, welche durch
P;((z,x)) = z definiert ist, wie in Abbildung dargestellt. Diese impliziert ei-
ne Aquivalenzrelation s; ~ s, :& Pi(s1) = Pi(s2), so dafs alle Zustinde s € S des
Pfad-Transitionssystems TSy, die dem gleichen diskreten Zustand z € Z zuzuord-
nen sind, in einer Aquivalenzklasse [s] der Quotientenmenge S/~ zusammengefaf3t
werden. Die Quotientenmenge S/~ istisomorph zu Z und die eindeutige Abbildung
Dy : S/~— Z mit P ([s]) = P(s) ist aufgrund der Definition von ~ wohldefiniert.

Von a wird nun eine Aquivalenzklassenrelation @ C S/~ XS abgeleitet mit
a = {([s],9)1(s,5) € a}. Unter der Voraussetzung, daf & eine injektive Relation ist,
ist die Aquivalenzklasse [s] eines Zustands § € S durch @ eindeutig und daher
die inverse Relation & eine wohldefinierte Funktion & : § — S/~. Die gesuchte
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Abbildung 4.3: Projektion von Pfaden eines abstrakten Transitionssystems A bzgl.
des Schritt-diskreten Hybriden Systems H auf eine GJ-Sequenz durch die Funktion
0

Abbildungsfunktion &' : § — Z ist dann definiert durch @' = P, o &.

Die fiir die Wohldefiniertheit von &~! benétigte Voraussetzung der Injektivitit
der Relation & ist bei a trivialerweise erfiillt, da ap isomorph zur Partitionierungs-
funktion P; ist und & somit eine bijektive Abbildung darstellt.

Guard Set / Jump Set Transformationssequenzen Mit Hilfe der Funktion a
konnen wir nun Pfade abstrakter Modelle auf Folgen diskreter Zustdnde aus Z
abbilden und damit die zugrunde liegende Berechnungssequenz ermitteln.

Definition 17 (Guard Set/ Jump Set Transformationssequenz) Eine Guard Set /
Jump Set Transformationssequenz (abgekiirzt GJ-Sequenz) ist definiert durch
(Y, C)) = (11, C), -, (¥, Ca)), vi € G, G € ], wobei G die Menge aller Guard Sets
und | die Menge aller Jump Set Funktionen eines Hybriden Systems sind. Wir bezeichnen
die Menge aller GJ-Sequenzen mit C = | J,en (G X )"

Wie in Abbildung dargestellt fithren wir eine Projektion von Pfaden ei-
nes abstrakten Transitionssystems A mittels des dazugehorigen Schritt-diskreten
Hybriden Systems H auf eine GJ-Sequenz mit der folgenden Definition durch:

Definition 18 (Pfadprojektion) Gegeben seien ein Pfad 7t = (3,)>° eines Transitions-
systems A = (.§, s?o,ﬁ), welches eine Abstraktion eines Pfad-Transitionssystems TSy unter

einer Abstraktionsrelation o darstellt. Mit A als Menge aller Pfade in A wird die dazu-

gehorige GJ-Sequenz {(yn, Cu)) berechnet durch eine Funktion 6 : Ao C, die wie folgt
definiert ist:

G(ﬁ) = <(7/n/ Cn)) mit
yi=g(t), G = j(ti), ti = a7 ((5i1,8) = (A7), &7(5)

Wir bezeichnen 0 auch als Pfadprojektionsfunktion.

Damit sind wir nun in der Lage, aus einem Pfad eines abstrakten Transitionssy-
stems A die Berechnungssequenz des dazugehorigen Schritt-diskreten Hybriden
Systems H zu ermitteln. Dies ist fiir die im Folgenden geschilderten Auswertungen
der Berechnungen elementar.

4.3.2.2 Auswertung der Berechnungen im kontinuierlichen Zustandsraum

Ein Pfad ft ist giiltig, wenn die Berechnungen im kontinuierlichen Zustandsraum
des korrespondierenden Pfads 7 im Pfad-Transitionssystem TS unter dessen Tran-
sitionsrelation zu einem giiltigen Zustand fithren. Daher beschreiben wir in diesem
Abschnitt das Vorgehen zur Auswertung der GJ-Berechnungssequenz.
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Fiir die Pfadanalyse wird zunéchst aus dem Pfad 7t die GJ-Sequenz ¢ = 0(ft) =
((yn, Cy)) ermittelt, welche die schrittweisen Transformationen auf dem initialen
kontinuierlichen Ausgangszustandsraum Xy beschreibt. Gemafs der semantischen
Definition von TS; durch Definition[T0]auf Seite[30|fithrt die fiirallei = 0, ..., n suk-
zessiv durchzufiihrende, jeweils alternierende Anwendung von Schnittmengenbil-
dung mit den Guard Sets y;, gefolgt von Zustandstransformationen durch die Funk-

. . . . . . n+1
tionen (; zu einer Folge von kontinuierlichen Zustandsraumen X, = (Xn>20 e 2X™

mit X; = {x’ dx e Xic1 Nyi) A X e Gi(x) } Wenn X,, # 0, dann existiert eine Fol-
ge (xn>20,x,- € X; und folglich auch ein korrespondierender Pfad m in TSy mit

>0
= <(5z‘1(§n), x,,)> , welcher ein giiltiges Gegenbeispiel darstellt.
Gemaif: dieser Beschreibung definieren wir fiir die spatere Bezugnahme die
Funktion £ : C X 2X — 2X zur Berechnung der Folge :

Definition 19 (Losungsfunktion) Gegeben sein eine GJ-Sequenz ¢ € C mit ¢ =
((Yn, Cu)) und eine Menge kontinuierlicher Zustinde X C X. Die Losungsfunktion
L:Cx2X —2X st definiert als:

X wenn |c| =0

'E(C’ X) = {Cn(x) |x € (L (<(7/rk1/ Crﬁl» ’ X) N Vn)} wenn |C| >0

Wir bezeichnen £ bzgl. einer GJ-Sequenz ¢ und einer Menge X als ldsbar, wenn
L (c, X) # 0, andernfalls als unldsbar.

Die Bestimmung einer einzelnen Losung (x,,)zo,x,' € X; fur die GJ-Sequenz c
eines vollstindigen Pfades 7t ist allein mit der Funktion .£ nicht moglich, hier muf3
in allgemeinster Form eine Riickpropagation der Losungsmenge X,, = L(c, Xo) durch
die umgekehrte Reihenfolge der inversen Jump Set Funktionen erfolgen, so daf3
schliefslich eine Teilmenge X{) C X, bestimmt wird, in der alle giiltigen Losungen
zu finden sind. Formal fithren wir hierfiir die Funktion £:Cx2X —2X ein:

xe{”xe{qkmhexﬁ=li@XH~'H}

Wenn X{ = L(c,Xo) # 0, dann gibt es eine giiltige Konkretisierung ¥, x € X;
der Berechnungssequenz, welche mit xo € X{ beginnt. Gemaf obigen Ausfiihrun-
gen ist dies immer genau dann der Fall, wenn £ (x, Xo) # 0.

Wie spater in Kapitel genauer beschrieben, wird in der Praxis sowohl
die Funktion £, als auch die Funktion £ zur Bestimmung einer konkreten Lo-
sung durch einen Solver fiir lineare (Un-)Gleichungssysteme realisiert, welcher die
folgenden Funktionalitdten bereitstellt:

Z(c,X) = {ql(x)

xE&f@)

e Die Funktion £’ : Cx2X — B berechnet, ob 3(x,)*° € X" x, € X, x1 €
Xl/ <., Xn € Xn/ <Xn>20 = Xseq-

e Die Funktion 17 : Cx2X — B x X"*! ermittelt zusitzlich einen konkreten
Représentanten (xn>20, was ausschliefilich fiir die finale Pfadberechnung von
1t bzgl. des Pfad-Transitionssystems 15y relevant wird.

Fiir die Realisierung der Funktion £ bzw. £ konnen alternative Algorithmen ver-
wendet werden. Dies schlief3t insbesondere Verfahren ein, welche nicht auf lineare
Arithmetik beschréankt sind und somit auch nicht-lineare Berechnungen unterstiit-
zen, wie dies beispielsweise bei tiberapproximierenden Intervallverfahren der Fall
ware. Damit wiirden entsprechend auch nicht-lineare Hybride System verifiziert
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werden konnen. Der iterative Abstraktionsverfeinerungsalgorithmus ist unabhén-
gig von der Umsetzung dieser Funktionen soweit sie verlédssliche Ergebnisse liefern.

Mit Hilfe der Funktion £ und Z bzw. deren Implementierungen £’ und £’
konnen wir nun eine GJ-Berechnungssequenz auf ihre Giiltigkeit tiberpriifen und
dartiber hinaus eine Folge von kontinuierlichen Zustdnden ermitteln, die der Be-
rechnungssequenz geniigen. Dies ist neben der beschriebenen Erkennung eines
gliltigen Pfades und dessen Konkretisierung auch fiir die im Folgenden beschrie-
bene Identifikation von Konflikten relevant.

4.3.2.3 Identifikation von Konflikten

Im Falle eines im abstrakten System A ermittelten ungiiltigen Pfades 7t gdbe es keine
passende Folge von kontinuierlichen Zustdnden und folglich £ (6(#), Xo) = 0. Wie
in Sektion [4.1.3]bereits erwahnt, ist es fiir Hybride Systeme mit groffen Zustands-
rdumen nun sinnvoll, nicht nur genau diesen Pfad 7t fiir folgende Iterationsschritte
auszuschliefien, sondern gleich alle Pfade, die aus den gleichen Griinden ungiiltig
sind. An dieser Stelle mufs nun also mindestens ein Grund identifiziert werden,
welcher einerseits ausreichend ist, diesen Pfad zu verhindern und andererseits
allgemeingiiltig genug, um moglichst viele andere Pfade mit abzudecken. Diese
Griinde, bestehend aus GJ-Sequenzen, bezeichnen wir als Konflikte mit folgender
Definition:

Definition 20 (Konflikt) Ein Konflikt ¢ ist eine GJ-Sequenz mit L (C, X) =0,XcX
mit X als dem kontinuierlichen Zustandsraums unseres Hybriden Modells H. Fiir X = X,
mit Xo als dem initiale kontinuierliche Zustandsraum von H wird der Konflikt als initial,
fiir X = X als invariant bezeichnet.

Gemaf dieser Definition ist die Pfadprojektion 6(t) des in A ermittelten Pfades
ft als Konflikt zu bezeichnen, jedoch handelt es sich i.d.R. nicht um einen minimalen
Konlflikt. Nicht alle Elemente der GJ-Sequenz tragen notwendigerweise dazu bei,
da$ L (Q(ﬁ), X) = (, sondern es sind vielmehr Teilsequenzen von 6(ft), welche
bereits zu einer leeren Losungsmenge in L fithren. Wir bezeichnen eine Teilsequenz
als minimalen Konflikt, wenn jedes Entfernen von GJ-Paaren am Anfang oder am
Ende der Folge zu einer nicht-leeren Losungsmenge fiihrt.

Selektionsstrategie Innerhalb eines Pfades 7t finden sich moglicherweise mehre-
re minimale Konflikte, die hier isoliert werden konnen. Da bereits ein minimaler
Konflikt ausreichend fiir den Ausschlufs von 7t ist, wiirde sich der kiirzeste Konflikt
zur ausschliefslichen Berticksichtigung anbieten.

Durch Entfernen eines Teils oder aller Elemente eines isolierten Konflikts aus
der gegebenen GJ-Sequenz konnen weitere Konflikte ermittelt werden, soweit diese
nicht zuféllig die entfernten Teile ebenfalls beinhaltet haben. Somit kann aus einer
GJ-Sequenz eine Menge von Konflikten isoliert werden.

Es stellt sich jedoch die Frage, ob eine vollstindige Extraktion aller Konflikte
sinnvoll ist. Es ist durchaus moglich, dafs der Ausschlufi eines im k-ten Iterations-
schritt gefundenen Konflikts ¢; in folgenden Iterationen der Abstraktionsverfei-
nerung bedingt durch die diskrete Struktur des Modells ein erneutes Auftreten
anderer, ebenfalls im k-ten Schritt aufgetretener Konflikte ¢y, c3, ..., ¢; ausschlief3t,
bzw. diese zumindest bzgl. der nachzuweisenden Eigenschaft keine Relevanz mehr
besitzen. In diesem Fall wiirde das Erlernen der Konflikte ¢y, ¢, ...,c; den Auto-
maten unnéotig vergrofsern.

Betrachten wir hierzu die schematische Darstellung verschiedener moglicher
Positionen von Konflikten in dem auf zwei Pfade beschrankten diskreten Zustands-
graphenausschnitt in Abbildung Angenommen, der Model-Checker sucht
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Abbildung 4.4: Schematische Betrachtung zu moglichen Konfliktpositionen in dem
diskreten Zustandsgraphen

einen Pfad von 2; nach %,, wobei wir hier ausdriicklich den Zustandsraum Z
aus Ao betrachten. Die moglichen relevanten Bereiche, in denen Konflikte auf-
treten konnen, welche eine spitere Validierung des Pfades erzwingen, liegen in
den Bereichen a; bis a4, wobei ein Bereich hier informal als Menge von parallelen
Teilpfaden verstanden sein soll, die u.a. die gleiche Berechnungssequenz im konti-
nuierlichen Zustandsraum durchfiithren. Wichtig bei diesem Beispiel ist, daf$ die
den Teilpfaden eines Bereichs gemeinsamen Konflikte verschieden von denen der
anderen Bereiche sind, da ein Auswahlproblem andernfalls nicht existent wiére.
Es ist offensichtlich, daf3 ein etwaiger Konflikt ¢;, der allen durch a; fithrenden
Teilpfaden gemeinsam ist, oder ein Konflikt ¢4, der alle durch a4 fithrenden Teil-
pfade begleitet, bereits ausreichend ist, um beide Pfadgruppen durch a; und a3
in Abwesenheit weiterer alternativer Pfade zu Z, auszuschlieSen. Demgegentiber
sind Unterbindungen eines im Bereich a, ansissigen Konflikts ¢, bzw. Konflikts c3
bzgl. des Bereichs a3 nur geeignet, die jeweilige Pfadmenge durch selbige Bereiche
auszuschliefSen. Es handelt sich bei 4; und a4 also um Schliisselbereiche und bei
c1 und ¢4 mithin um Schliisselkonflikte, die vorzugsweise ausgeschlossen werden
sollten, da sie die tibrigen Konflikte irrelevant werden lassen.

Wie koénnen solche Schliisselkonflikte jedoch identifiziert werden? Da dies de-
taillierte Information iiber die diskrete Struktur des Hybriden Modells und der
moglichen Pfade erfordert, scheint eine Antwort hierauf fiir umfangreiche dis-
krete Transitionsrelationen nur durch sehr aufwendige Pfadanalysemethoden er-
mittelbar zu sein. Fiir kleine diskrete Zustandsrdaume ist zu dieser Problematik in
[ECJKOS] ein Verfahren vorgeschlagen worden, welches sich auf die Berechnung
von so genannten Cut-Sets durch Zustandssequenzen im diskreten Zustandsraum
abstiitzt, wobei Cut-Sets hier auf konkrete Teilpfade bezogen einen Konflikt be-
schreiben. Dieser Ansatz ldfit sich so jedoch nicht auf grofie Zustandsrdume an-
wenden, da die Grofie der Cut-Sets und deren Berechnung exponentiell in der
GroBe des Transitionsgraphen anwichst. Dieses Verfahren ist in Abschnitt
néher beschrieben. An diesem Punkt sind Backtracking-Verfahren im Vorteil, wel-
che dies dynamisch wahrend der Pfadsuche durchfiihren konnen, wie z.B. HYSAT
([FHOS5]), was in Abschnitt[4.9.3ausfiihrlicher vorgestellt wird.

Dennoch bietet sich auch in dem hier diskutierten Verfahren eine Auswahlstra-
tegie basierend auf drei Uberlegungen an:

e Nach wahrscheinlichkeitstheoretischen Uberlegungen besitzen kiirzere Kon-
flikte gegentiber ldngeren eine grofiere Wiederholungshéufigkeit im Hybri-
den System und minimale Konflikte daher eine hthere Allgemeingiiltigkeit
in dem Sinne, dafs sie auf mehr Pfade zutreffen als lingere Konflikte.

e Da liangere Konflikte hinsichtlich der benétigten Anzahl der Zustinde des
lernenden w-Automaten sehr teuer sind, sollten kiirzere Konflikten vorrangig
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Berticksichtigung finden.

o Konflikte mit sich tiberschneidenden Intervallen sollte zur Berticksichtigung
nur eines der beteiligten Konflikte fithren, da eine erhthte Wahrscheinlichkeit
besteht, dafs der Ausschluf$ nur eines Konflikts dazu fiihrt dafd die anderen in
folgenden Iterationen nicht mehr auftreten, da zumindest der bislang einzig
bekannte Pfad durch Bereiche dieser Konflikte damit ausgeschlossen ist.

Numerische Aspekte Unabhingig von dem verwendeten Verfahren zur Imple-
mentierung von L lafit sich bereits feststellen, dafs der Berechungsaufwand und
Ungenauigkeiten im Ergebnis von £ mit der Gréf3e der zu 16senden GJ-Sequenz
ansteigt. Daher sollte moglichst vermieden werden, grofiere GJ-Sequenzen zu l6sen
bzw. deren diesbzgl. Ergebnisse der Funktion .L zu verwenden. Es ist also aus nu-
merischen Griinden von Vorteil, lingere Konflikte solange nicht zu beachten, wie
kiirzere Konflikte noch ausreichend sind, eine effektive Verfeinerung des Modells
zu erzielen.

Effiziente Suche durch Schliissellochtechnik Die geschilderten Uberlegungen
fithren zu einem Verfahren, in dem die Konfliktanalyse mit einer Schliisselloch-
technik (Peephole) durchgefiihrt wird, bei der ein Intervallfenster anwachsender
Grofe k tiber die GJ-Sequenz geschoben wird und Konflikte nur innerhalb des
Fensters gesucht werden. Dabei bestimmt die Fenstergrofie k die maximale Lange
der gesuchten Konflikte. Das Fenster wird nach jeder Anwendung entweder um
einen parametrierbaren Wert, z.b. 1 oder k/2 verschoben, bzw. falls Konflikte im
letzten Fensterausschnitt gefunden wurden, wird der neue Fensteranfang auf das
Ende des letzten Konflikts platziert.

Die Fenstergrofle wird nach jeder vollstindigen Durchsuchung der gesamten
Sequenz entweder inkrementiert oder optional verdoppelt und der Pfad hiermit
erneut untersucht, bis mindestens ein Konflikt gefunden wurde. Dies stellt sicher,
daf bei Existenz kiirzerer Konflikte langere nicht mehr untersucht werden. Inner-
halb des Fensters ist die zu 16sende Formel sehr viel kleiner und kann bedeutend
schneller analysiert werden, als die Gesamtformel.

Verschiebung
—

i i+k

| l
(73, C3), (74, Ca), (5, Cs5)

((y1,C1), (2, C2), L, (Y6, Co), )

Fenster der Grofie k

Algorithmus 2 beschreibt nach dieser Strategie die Funktion r : C — 2 x 2€ r
zur Reduzierung einer GJ-Sequenz auf alle initialen und invarianten minimalen
Konflikte der Lange des kiirzesten vorhandenen minimalen Konflikts, welche wir
fur den Verfeinerungsschritt verwenden wollen. Die Parametrisierung des darge-
stellten Algorithmus ist dabei eine Fensterverschiebung um jeweils einen Schritt
(Variable i) und eine Vergroerung des Fensters (Variable k) um einen Schritt nach
jedem vollstandigen Durchlauf. In dieser Parametrisierung ist der Aufwand der
Analyse O(1%) mit! = |ft], jedoch muf hinzugefiigt werden, daf Konflikte sich selten
auf den gesamten Pfad ausdehnen und auf wenige Schritte begrenzt sind und die
Analyse nach Auffinden von Konflikten kleinstmoglicher Lange abbricht. Ist die
kleinste Konfliktlange der Konflikte eines Pfades mit k., zu beziffern, so reduziert
sich der Aufwand auf O(l - k,,mxz).

Neben der Funktion r definieren wir die Funktionen r;,; und r;,, zur selektiven 7, ¥ino
Ermittlung initialer, bzw. invarianter Konflikte.
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Cinir Cinv

while G, UG; =0 do
whilei+ k <ndo
ifi=0AL (((y0,C0),---, (Vi+ks Cirk)) , Xo) = false then
Gi == Gi U{((r0, ), - - -, Visks Cirk))}
i=i+k
ifi>0A L (((vo,Co), -, Virk, Civk)) , X) = false then
Go = Go U{((i, C), - -+, Visk, Ci)))

i=i+k
ii=i+1
end
ifGyUGC;=0thenk:=k+1,i:=0
end
return (G, G;p) % 1 : C — 2€ liefert Gy;, fi: C — 2C liefert Gy,

Algorithmus 2: r:C —2x2C. Berechnung reduzierter Konfliktmengen G; und Gy,
aus einem Konflikt ¢, = ((yo, Co),--., (Vn, Cn))-

Binire Intervallgrenzensuche Sofern Algorithmus[2|so parametrisiert wird, dal
die Fenstergrofie nach jedem Durchlauf um mehr als einen Schritt vergrofert wird,
sind etwaige Konflikte innerhalb eines Fensters nicht mehr minimal und miissen
weiter verkiirzt werden. Da das Fensterintervall I = [i, i + k] in Abwesenheit kiirze-
rer Konflikte auch bis auf die Formelgrofie anwachsen kann, wird auch innerhalb
dieses Intervalls ein effizienteres Verfahren eingesetzt, als das naive versuchsweise
Entfernen von einzelnen GJ-Paaren. An dieser Stelle wird daher eine bindre Suche
nach den Intervallgrenzen des Konflikts durchgefiihrt. Dabei wird zunéchst die
Obergrenze i, bestimmt, indem diese iterativ jeweils in die Mitte des verbleibend
in Frage kommenden Suchraums platziert wird und abhdngig vom Ergebnis der
als nédchstes zu untersuchende Suchraum festgelegt wird. Hernach wird das gleiche
Vorgehen mit der unteren Grenze i, praktiziert, so daf ein existenter Konflikt in
einem Fenster der Intervallgrofie k sicher in 2-log k Schritten gefunden wird. Solches
Vorgehen findet nicht notwendigerweise den kiirzesten Konflikt, sofern mehrere
innerhalb des Fensterausschnitts vorhanden sind, jedoch wird diese Zielsetzung
schon in ausreichendem Mafie durch die Anwendung der Fenstertechnik selbst
erfiillt, da die Fenstergrofie die Lange der aufzufindenden Konflikte begrenzt. Es
ist zwar ungtinstig, aber dennoch zweckdienlich, wenn in selteneren Féllen nur der
zweitkleinste Konflikt verwendet wird, so daf$ hier auf Kosten der ausschliefllichen
Verwendung kleinster Konflikte die Effizienz der Pfadanalyse erhoht werden kann.

Damit haben wir nun ein Verfahren, um geeignete Konflikte eines ungiiltigen
Pfades ft zu bestimmen.

Verwendung der Konflikte Um zu verhindern, daf bereits gefundene initiale
Konflikte ¢; € Ci; oder invariante Konflikte ¢, € Cj;, je wieder in einem Pfad
in spéteren Iterationen diesen zu einem ungiiltigen machen, miissen diese global
ausgeschlossen werden. In Betrachtung von GJ-Paaren (y, C) als atomare Bezeichner
von Buchstaben eines Alphabets © = GJ miissen nachfolgende Abstraktionen A
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fz< 0}, z—ax—1)

fr< 0}, z—z—1)

(<0} za—1)

fr<0},z—xz—1) fr<0},z—2x—2

(D)

<0}z —ax—1)

x>0 z—a)

x>0 z—2a)

Abbildung 4.5: w-Automat fiir den Ausschluss von (({x < 0}, x = x-1), ({x < 0},x
x=2),{x>0},x— x))und (({x < 0},x > x—=2),({x <0}, x > x—=1),({x > 0}, x — x)).
Bei Transitionen zu dem Startzustand gy reprédsentiert das Zeichen L dabei alle
GJ-Paare, welche nicht durch eine explizite Transition zu einem anderen Zustand
abgedeckt sind.

die folgende LTL-Formel erfiillen:

\/ A(Ci)] A =F

ci€Cini

wobei A die LTL-Formel A(c) = ((y1,C1) A X((y2, C2) A X (... A X(yn, Cn)))) fiir einen
Konflikt ¢ = {(y4, Cs)) reprasentiert. Wie in Abbildung auf Seite [39] skizziert
wird dies durch ein Kreuzprodukt mit einem w-Automaten Ac erreicht, fiir den
Gleichungf4.2]gilt. Die Konstruktion des w-Automaten basierend auf den bekannten
Konflikten ist im folgenden Abschnitt beschrieben.

AE -

V A(cz»] (42)

cv€Ciny

4.3.3 Konstruktion des w-Automaten

Die Verfeinerung des abstrakten Modells Ay fiir Iterationsschritt k + 1 wird durch
die inkrementelle Erweiterung des w-Automaten Ac, zu Ac,,, erzielt, welcher fiir
Ag+1 durch Bildung des Kreuzprodukts Axq = Ag X Ac,,, verwendet wird, wie
in Abbildung auf Seite dargestellt. In diesem Abschnitt wird beschrieben,
wie ein solcher w-Automat inkrementell und effizient konstruiert werden kann,
welcher alle Laufe akzeptiert, soweit keine ihrer Teilsequenzen einem der auszu-
schliefenden Konflikte entspricht.

Formal kénnen die Laufe des Automaten als Interpretationen der LTL-Formeln
= (\/c,-eCm,- A(c,-)) flr initiale, und —F (\/cvecm )\(Cv)) fiir invariante Konflikte beschrie-
ben werden, wobei die einzelnen GJ-Paare der Konfliktsequenzen als atomare
Propositionen anzusehen sind.

In Abbildung ist ein solcher Automat dargestellt, welcher die beiden
Konfliktsequenzen (({x <0}, x—x-1),({x <0}, x » x—2),({x > 0},x = x)) und
((fx <0, x> x-2),(fx <0}, x > x—1),({x > 0}, x — x)) ausschlief3t, alle anderen
Kombinationen jedoch erlaubt. Wir werden hiufig die GJ-Paare, welche fiir diese
Automaten die Zeichen eines Alphabets X = GJ bilden, durch einfache Kleinbuch-
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a,b,c,d,..

AC‘J( ’ ACm

Ac

staben a,b,¢c,d, ... darstellen. Die unterschiedliche Verwendung von c als Zeichen
eines Alphabets und c als Konflikt ergibt sich aus dem Kontext, oder wird explizit
unterschieden. Der Automat in Abbildung wiirde somit unter Verwendung
vona = ({x<0,x—x-1),b = ({x<0}, x> x—-2)und ¢ = ({x > 0},x — x) die
Eigenschaft —=F ((a A X (b A Xc)) V (b A X (a A Xc))) erfiillen.

Da aus einer LTL-Formel ein Automat konstruiert werden soll, bieten sich hier
zundchst bereits existierende Konstruktionsverfahren an wie [GPVYW95] oder Wei-
terentwicklungen deren Algorithmus durch [DGV99] und [SB00]. Aufgrund ihrer
Allgemeingiiltigkeit bzgl. mannigfaltig strukturierter LTL-Formeln erzeugen diese
z.T. recht grofie Automaten und benétigen hierfiir einen fiir unseren Zweck inak-
zeptablen Rechenaufwand, wie wir in Abschnitt auf Seite 04 sehen werden.
Dies erzwingt ein alternatives Konstruktionsverfahren fiir den hier vorliegenden
speziellen Kontext.

Im Folgenden wird ein auf LTL-Formeln der oben genannten Struktur spezia-
lisierter Algorithmus vorgestellt, welcher nahezu minimale, deterministische Au-
tomaten sehr effizient inkrementell konstruiert. Genauer erzeugen wir zunichst
zwei Automaten:

e Einen reguldren Automaten Ac, fiir initiale Konflikte C;,;, so daff Ac,
- (\/CECM )\(c)). Dieser Automat akzeptiert alle endlichen Léaufe, die keinen
initialen Konflikt beinhalten.

e Einen w-Automaten Ac, fiir invariante Konflikte Cj,,, so dafl gilt: Ac,
—F (\/CEQW )\(c)). Dieser akzeptiert alle unendlichen Liufe, welche keine der

invarianten Konflikte beinhaltet. Dieser Automat ist ein co-1-akzeptierender
Biichi-Automat ohne Fairnessbedingungen.

Beide Automaten Ac, und Ac, werden nach ihrer Konstruktion durch Kreuz-
produktbildung zu dem w-Automat Ac zusammengefafit, welcher ebenfalls ein
co-1-akzeptierender Biichi-Automat ist.

Einen Vergleich mit den allgemeineren LTL-Formel basierten Biichi-Automa-
tenkonstruktionsverfahren wird spéter in Kapitel auf Seite 94 diskutiert,
nachdem auch die Automaten-relevanten Erweiterungen des Verfahrens aus Ka-
pitel[4.7.2.2)auf Seite [79) vorgestellt worden sind.

Sowohl der reguldre, als auch der w-Automat werden durch einen dhnlichen
Algorithmus konstruiert. Zundchst wird die Konstruktion des reguldren Automa-
ten Ac, = (Qw, gn,, Z, T, Fx) beschrieben und im Anschluss die Erweiterung des
Algorithmus zur Erzeugung des w-Automaten Ac, = (Quw, oy, L, Tw, Fo). Zur Defi-
nition regulérer und w-Automaten, sowie der im folgenden Abschnitt verwendeten
Laufe und der Funktion p siehe Abschnitt[2.T]auf Seite

4.3.3.1 Reguldrer Automat

Informal beschrieben funktioniert der in diesem Abschnitt beschriebene Al-
gorithmus zur inkrementellen Konstruktion des reguldren Automaten Ac, =
(Qs_n, qR,, Z, Ts}g, F&y{) wie fOlth

Unter Wiederverwendung von bereits vorhandenen Transitionen und Zustén-
den, die einen Préfix w, der Lange k des hinzuzufiigenden Wortes w € X* = C
bereits verarbeiten, werden vom Zustand p,,(k) ausgehend, welcher wie in Kapi-
tel auf Seite [11| beschrieben der eingenommene Zustand eines Laufs p,, beim
k-ten Zeichen ist, neue (akzeptierende) Finalzustinde mit dazugehé¢rigen Transi-
tionen angehangen. Fiir das letzte Zeichen des Wortes w miindet die Transition in
einen Terminalzustand, der kein akzeptierender Finalzustand ist und auch keine
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P = 4o
for1 <i<ndo
if A(p,6i,q) € T : q # fin then
P=4q
else
Q = QU {g’}, mit g’ als neuen Zustand

T == (T \ {(p, 0, fin)}) U {(p,6:, 7))}

if i # n then
F:=FU{q}
T =T U Uses (7,6, fir)}
else
T:=TUUsex {4, 6,9)}
p=q
end
return (Q, {q0}, Z, T, F)

Algorithmus 3: Addy : R X EZ* — R. Erweiterung des Reguldren Automaten Ac, =
(Q,{g0}, =, T,F) zum Ausschluss von Wortern (61,0, ...,0,) mit 6; € X aus der
akzeptierten Sprache. Die Variablen p und g sind Variablen tiber Q.

ausgehenden Transitionen besitzt. Der Automat akzeptiert somit jeden echten Pra-
fix von w und nimmt bei einem vollstindigen Lauf tiber w den Terminalknoten
ein, welcher nicht mehr verlassen werden kann. Weiterhin gibt es einen terminalen

Finalzustand fi1, welcher immer dann eingenommen wird, wenn ein fiir keinen fin

der beobachteten Worter kritisches Zeichen gelesen wird.

Formal beschrieben wird dieses Vorgehen durch Algorithmus [3| welcher das
Wort w zeichenweise in den Automaten einftigt. Initial wird mit dem Automaten
Acy = AOCR begonnen, wobei

A, = ({aw,, fir}, {aw,}, . (@, 6, fin), (fin, 5, fir) 5 € T}, {qm,, fin})

Nachdem alle Worter durch iterative Anwendung von Algorithmus [3[in Ac,
beriicksichtigt sind, wird eine Minimierung nach Algorithmus [ durchgefiihrt,
um den minimalen Automaten zu erhalten. Anschaulich ist der Automat vor der
Minimierung ein Baum, bei dem beginnend bei den Blittern die Zweige soweit
wie moglich iterativ zusammengelegt werden. Dies geschieht sehr effizient, da be-
gonnen mit den nicht-finalen Terminalzustdnden Qg \Fx, alle Zustdnde paarweise
zusammengelegt werden, die in allen ausgehenden Transitionen iibereinstimmen,
wobei die Ubereinstimmung sich auf Zeichen und Zielzustand beschrénkt. Nicht-
akzeptierende Terminalzustande werden dabei alle zu einem einzigen zusammen-
gefasst. Wo immer Zustédnde g; und q; zusammengefafst werden konnten, indem
alle eingehenden Transitionen von g; zu g; umgeleitet werden und g; entfernt wird,

wird mit allen direkten Vorgédngerzustinden {p |(p, 0,qi) € Tg;g} von g; paarweise

fortgefahren.
Fiir den so konstruierten Automat gilt aufgrund der Konstruktionsvorschrift:

ACm F- (\/ceC,-,,i A(C))-

Beweis der Korrektheit der Automatenkonstruktion

Da die Minimierung des Automaten ein Standardverfahren darstellt und dessen
akzeptierte Sprache nicht dndert [HU90], betrachten wir fiir den Korrektheitsbe-
weis das Konstruktionsverfahren ohne Minimierung. Vor dem Beweis der Automa-
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M ={Q\F}
foreach M; € M do
foreach g;,q; € My, q; # qx do
ifVpe Q,6 € X:3(q;,6,p) €T & (g;,6,p) € T then
T:=TU{(p,64)|3(p,05,q) € T}

T:=T\({(p,5,9) € T} U{(g;, 5,p) € T})

F:=F\{q;}
Q:=Q\ (g
M= M\ (M) Ufp|FoeL:(p,06,q)€T)
end
end
return (Q, {q0}, X, T,F)

Algorithmus 4: minimize : ® — R. Minimierung des Automaten (Q, {0}, Z, T, F)

tenkonstruktion bendtigen wir zunéchst eine Invariante des gesamten Verfahrens,
welche besagt, dafd es keine Konflikte geben kann, die Teil der bereits in C;,;; und
Cino berticksichtigten Konflikte sind.

Invariante 1 Fiir alle zur  Automatenkonstruktion  verwendeten  Konflikte
(61,02,...,04) € Cini U Cipp gilt.‘

Ajk:1<j<k<nAG#1Vk#n)AO),...,5) € CiiUCim

Die Giiltigkeit der Invariante folgt unmittelbar aus der Minimierung von Kon-
flikten nach Algorithmus 2] auf Seite 46} bevor diese zur Automatenkonstruktion
verwendet werden. o

Aus Invariante [I| folgt insbesondere, daf8 es in der Sprache des Automaten Ac
keine Konflikte mehr geben kann, welche

1. echte Prafixe, Infixe oder Suffixe der bereits berticksichtigten Konflikte aus
Cino und C;,; sind, bzw.

2. einen der bereits beriicksichtigten Konflikte aus C;,, und C;,; als Préfix, Infix
oder Suffix beinhalten.

Fir den Nachweis der Einhaltung des reguldren Automaten bzgl. Ac, kE
- (\/CEQI”, /\(c)) formulieren wir nun mehrere, durch den Algorithmus |3| gewéahr-
leistete Schleifeninvarianten.

Invariante 2 In Algorithmus[|ist der bearbeitete Automat Ac,, vor und nach jeder Schlei-
feniteration deterministisch und vollstindig.

Beweis: Der initial zu verwendende Automat AOCM ist trivial deterministisch und
vollstindig. In jedem Schleifendurchlauf, in dem ein neuer Zustand g4’ hinzugefiigt
wird, werden fiir diesen Transitionen bzgl. jedes Zeichens 6 € L zu dem Zustand fin
bzw. dem Zustand g’ selbst hinzugefiigt, so daf§ die von 4" ausgehende Transitions-
menge ebenfalls deterministisch und vollstdndig ist. Dem Vorgéngerzustand p wird
eine Transition (p, 6;, 4") hinzugefiigt, welche jedoch bzgl. des gleichen Zeichens 6;
unmittelbar vorher mit der Transition (p, 6;, fi1) entfernt wurde. Somit bleibt auch
die ausgehende Transitionsmenge des Zustands p deterministisch und vollstindig.
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Andere Zustiande bzw. Transitionen sind vom Algorithmus nicht betroffen und die
Aussage damit bewiesen. O

Invariante 3 In Algorithmus 3| gilt vor und nach jeder Schieifeniteration fiir ¢’ =
(01,02, ...,0n) als hinzuzufiigendem Konflikt die Bedingung:

p = pe (i)

Beweis: Da der Automat schleifeninvariant deterministisch und vollstandig ist,
ist die Existenz eines Zustands p = p (i) immer gewdhrleistet und eindeutig. Die
Bedingung gilt durch die Zuweisung p = g9 vor dem ersten Schleifendurchlauf
fur i = 0. Es sind nun gemé&fl der Kontrollstruktur des Algorithmus zwei Félle
zu unterscheiden. Im ersten Fall wird eine etwaig vorhandene Transition von p
mit der durch die Invariante garantierten Vorbedingung p = p-(i — 1) mit 6; zu
einem Zustand g = p. (i) verwendet und p in Zeile 4 auf diesen gesetzt, so daf3 die
Invariante wieder erfiillt ist. Im zweiten Fall wird ein Zustand ¢’ mit entsprechender
Transition (ps (i — 1),06;,9’) in den Zeilen 6 und 7 hinzugefiigt, so dafl nach der
Zuweisung p = ¢’ am Ende dieses Kontrollzweigs die Einhaltung der Invariante
ebenfalls gegeben ist. m]

Invariante 4 In Algorithmus 3| gilt vor und nach jeder Schleifeniteration mit ¢’ =
(01,02,...,0n) als hinzuzufiigendem Konflikt und C,; als der Menge der bereits durch
den Automaten Ac,, ausgeschlossenen initialen Konflikte einschliefilich ¢’ die Bedingung

Vee CiyiVkell,... lcl}: (c# " Vk<i) = pk) # fin

Beweis: Die Invariante wird offenbar von dem initialen Automaten AO erfiillt.
Der Zustand fin kann als Senkenzustand, als solcher durch Algorlthmus B man-
gels moglichen Erweiterungen um ausgehende Transitionen unveranderbar, nicht
mehr verlassen werden, so daf8 die Betrachtung auf Zustinde g # fin beschrankt
werden kann. Der Algorithmus fiigt in jeder Iteration hochstens einen Zustand g’
mit ' # fir der Zustandsmenge hinzu, wobei die Transitionsmenge ohne Betei-
ligung von g’ unbeeinflufit bleibt, mit Ausnahme der Entfernung der Transition
(p, 6i, fin), wodurch die Invariante trivial eingehalten wird. Es gentigt somit, die
ein- und ausgehenden Transitionen bzgl. 4° zu betrachten, da die Invariante bzgl.
aller tibrigen Konflikte und Zustande unverandert Giiltigkeit besitzt.

In Zeile 7 gilt gemaf3 Invariante [3] unter Berticksichtigung des bereits inkre-
mentierten Zahlers i unter Beibehaltung von p die Bedingung p = p (i — 1). Somit
bleibt die Invariante durch die hinzugefiigte Transition (p, 0;,q’) fir k = i im Fall
¢ = ¢’ erhalten, da wir durch diese p. (k) = g’ erhalten. Durch die fiir alle Zeichen
des Alphabets X in Zeile 10 hinzugeftigten Transitionen von g’ nach fin wird die
Invariante trivial erfiillt, da die Pramisse der Implikation fiir i > k bei ¢ = ¢’ nicht
erfiillt ist. Da es keine weiteren, durch Algorithmus [ moglicherweise hinzuge-
fugten Transitionen mit dem Zielzustand fin gibt, ist die Invariante somit immer
gililtig. O

Invariante 5 In Algorithmus|3|gilt vor und nach jeder Schleifeniteration die Bedingung:

VgeQVs e : (fice Cuflk e (1, I} 1 q=plk—1) AS =cg) = (4,6, fi) €T
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Beweis: Die Invariante wird offenbar von dem initialen Automaten AOCW erfullt.
Algorithmus [3] fiigt mit den Zeilen 6 und 7 in der i-ten Iteration fiir das Zeichen
0 = 0; = ¢ eine Transition (p, ,4") vom durch Invariante [3| beschriebenen Vor-
gangerzustand p = p.(i — 1) zu einem neuen Nachfolgezustand 4’ = p.(i) fiir den
Konflikt ¢ € Cj,; hinzu, bei gleichzeitiger Entfernung der vorher existenten Tran-
sition (p, 6, fir). Durch die Entfernung der Transition wird somit obige Invariante
aufgrund der Existenz von c nicht verletzt. Desweiteren werden in Zeile 10 fiir den
neuen Zustand g’ und fiir jedes Zeichen 6 € X Transitionen (g, 6, fir) hinzugefiigt,
durch welche die Invariante trivial erfiillt bleibt. Weiterhin macht die Invarian-
te keine Aussage tiber den Zustand p.(k) mit k = |c|, so daf} fiir die in Zeile 12
hinzugefiigte Transition diesbzgl. keine Relevanz besteht. Damit erfiillen alle im
Schleifenrumpf potentiell durchgefiihrten Modifikationen die Invariante. O

Nach dem Nachweis der benétigten Invarianten gilt es nun fiir die Korrektheit
der Automatenkonstruktion fiir den reguldren Automaten nachzuweisen, dafy vom
Initialzustand gg, aus

1. jede endliche Sequenz v, = c-v mit v € X" als beliebigem endlichen Suffix, die
eine Konfliktsequenz ¢ = (61,02, ...,0,) als Prifix beinhaltet, in einen nicht-
akzeptierenden Senkenzustand p,, ([oc]) € FEAS € £, € Q: (py, (vcl),6,9) € T
fiihrt und

2. jede beliebig lange Sequenz v = (87,6, ..., (S}), die keinen Konflikt als Prafix
beinhaltet, akzeptiert wird, d.h. p,(j) € F.

Nachweis der Nicht-Akzeptanz von Konflikt-beinhaltenden Sequenzen (1):
Nach Invariante 4| gilt fiir einen beliebigen Konflikt ¢ € C;,; der Lange n am Ende
von Algorithmus3|q, = pc(n) # fir. Dartiberhinaus gilt aufgrund der in der Zeile 8
erfolgenden Fallunterscheidung fiir den letzten, im Rahmen der Erweiterung fiir
einen Konflikt ¢ hinzugefiigten Zustand g, ¢ F und (g,, 0, q,) fiir alle 6 € £, d.h. g,
ist ein nicht akzeptierender Senkenzustand und kann nicht mehr verlassen werden.

o

Nachweis der Akzeptanz von Konflikt-freien Sequenzen (2): Der Nachweis
erfolgt unmittelbar aus Invariante [} da schliefSlich, nachdem die Sequenz v von
jedem moglichen Konflikt ¢ € Cj,; abweicht, nur noch Transitionen zu dem Zustand
fin existieren. Dieser ist ein Senkenzustand, da in keinem Schritt des Algorithmus
eine ausgehende Transition zu einem anderen Zustand hinzugefiigt wird. Damit
gilt Ve € CyyiVj : max(lcl) < j < |v] : po(j) = fin . Da fn dartiberhinaus mit fir € F
akzeptierend ist, wird auch v akzeptiert. m|

4.3.3.2 w-Automat

Ahnlich wie bei dem reguldren Automaten besteht die Idee des Konstruktions-
algorithmus fiir den w-Automat Ac, = (Qu,Jwy, &, Tw, Fo) in der im Bedarfsfalle
inkrementellen Hinzuftigung von Zustinden und Transitionen, um unendliche
Laufe auszuschlieflen, welche das hinzuzuftigende Wort als Teil eines endlichen
Prifixes beinhalten (co-1-Akzeptanz). Initial wird mit dem Automaten Ac, = A2

begonnen, wobei

A(()jw = ({qa’o} 4 {%o } 4 Z‘/ {(%n/ 6/ qwo) |(S €exr } ’ {%n })
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Im Gegensatz zu dem reguldren Automaten gibt es hier keinen Zustand fi,
welcher den Automaten gewissermafen ,entscharft”. Wann immer der reguldre
Automat fiir ein beobachtetes Wort w = (61,062,...,0;,0j11,...,0k-1,0k,...) im Zu-
stand p,(k — 1) aufgrund eines gelesenen Zeichens 6, # 0y in den Zustand fin
gewechselt ist, mufs der w-Automat differenzierter reagieren:

e Falls es kein mit o, beginnendes Wort gibt, d.h. 1'((5,’(, 0411/ 0%sn-+-) € Ciny,
miissen wir in den initialen Default-Zustand g,,, wechseln, von dem aus alle

Sequenzen aus C;,, wieder korrekt behandelt werden.

e Falls es ein Wort v = (6j41,...,0k,...) € Ciyp mit einer Teilpréfixtibereinstim-
mung in (041, ..., 0k) gibt, mufl stattdessen der Zustand p,(k — j) eingenom-
men werden, da dieser Préfix in dem Gesamtlauf ja bereits zu beobachten
war und entsprechend die Teilsequenz v im Falle des Einlesens des restlichen
Teils von v korrekterweise in einem nicht-aktzeptierenden Terminalzustand
enden mufs.

Da immer p(0) = g, gilt, ist der erste Fall tatsdchlich nur ein Spezialfall des zweiten
mit einer Préfixiibereinstimmung tiber 0 Zeichen.

Aufgrund dieser Uberlegung muf der w-Automat eine Vielzahl zusatzlicher
Transitionen beinhalten, die wir Zwischenkonflikttransitionen nennen wollen, um
obiger Bedingung zu gentigen. Wahrend der Konstruktion beinhaltet der Automat
neben diesen aus Effizienzgriinden noch Hilfstransitionen, welche im Unterschied
dazu auch dann vorhanden sind, wenn das als nichstes zu lesende Zeichen o, =
O ist, entsprechend also in den Zustand p,(k) gewechselt werden mufs. Diese
Hilfstransitionen fiithren temporér zu einem nicht-deterministischen Automaten
und werden auf Basis einer Priorititenvergabe spater wieder entfernt. Der Nicht-
Determinismus ergibt sich aus dem Umstand, daf es fiir einen Zustand g durch
Einfiihrung der Hilfstransitionen mehrere Zielzustinde geben kann, welche mit
einem Zeichen 6 gemif$ der Transitionsrelation Nachfolgerzustdnde darstellen.

Dieser durch Hilfstransitionen verursachte Nichtdeterminismus erfordert be-
reits wahrend des Konstruktionsverfahrens des w-Automaten ebenso wie bei der
abschliessenden Entfernung von Hilfstransitionen einen Auflésungsmechanismus.
Weiterhin wird fiir alle Formalisierungen die Definition eines deterministischen
Laufs p;, : {i|0 <i < n} — Q in Erweiterung der Definition eines Laufs p benétigt,
da nach Definition ein Lauf p fiir nicht-deterministische Automaten ebenfalls nicht-
deterministisch und damit eine Relation wiére. Im Folgenden werden alle hierfiir
benotigten Relationen und Funktionen vorgestellt.

Wir definieren zunéchst eine partielle Ordnung <€ Q,, X Q,, auf den Zustianden
mit Hilfe der minimalen Distanz zum initialen Zustand.

Definition 21 (Minimale Distanz) Die minimale Distanz eines Zustands q zum In-
itinlzustand q,,, ist definiert durch eine Funktion d : Q, — IN definiert als

i) =10 AW 4 = Gu,
1 1+min({d(p)|peQ/\36€)::(p,é,q)eT}) gdw q # qa,

Die Distanz ldfst sich sehr effizient berechnen, wenn die Implementierung die
minimalen Distanzen explizit fiir jeden Zustand vorhélt. Dann kann diese fiir je-
den neuen Zustand, bzw. bei Hinzufiigen oder Eliminieren von Transitionen voll-
standig lokal berechnet werden, unter Beriicksichtigung der Auswirkung auf die
ebenfalls zu aktualisierenden minimalen Distanzen der in der Transitionsrelation
nachfolgenden Zustande.
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Definition 22 (Partielle Ordnung) Fiir zwei Zustinde q1 und q, aus Q,, gilt in der
Relation <€ Q, X Q, genau dann q1 < qp, wenn d(q1) < d(q2). Analog dazu sind die
Relationsoperatoren <,>,> definiert.

Basierend auf der minimalen Distanz definieren wir desweiteren eine Funk-
tion gt zur Auflosung des durch die Hilfstransitionen verursachten moglichen
Nichtdeterminismus:

Definition 23 (Priorisierter Zielzustand) Die Funktion fgit : Q, X ¥ — Q,, ermittelt
einen Zielzustand maximaler Distanz zu dem Initialzustand q,,, mit

tt(p, 6) = qmit (p,6,9) € Ty NAP,6,4) €Ty q<q

Fiir den hier vorgestellten Algorithmus ist dieser von der Funktion fgf ermit-
telte Zustand immer existent und eindeutig, wie wir mit der Vollstindigkeit des
Automaten und der immer gegebenen Existenz einer solchen Transition mit diesen
Eigenschaften in den Invarianten [/l und [9] zeigen werden. Fiir einen Automaten,
dessen Nicht-Determinismus durch die Funktion fgit aufgelost werden kann, defi-
nieren wir nun einen deferministischen Lauf.

Definition 24 (Deterministischer Lauf) Ein deterministischer Lauf eines Automa-
ten bzgl. eines endliches Wortes w = (01,02,...,0,) € L" C X* ist eine Abbildung
P 1il0 <i<n} — Q,sodaf

o der erste Zustand ein Initialzustand ist, d.h. p;,(0) € Qo, und
o fiir aufeinanderfolgende Zustinde gilt: p;,(i + 1) = tgt(0},(7), i+1).

Mit Hilfe der Funktion #gt kénnen wir nun Zwischenkonflikt- und Hilfstran-
sitionen definieren. Eine Transition (p, 0,q) bezeichnen wir genau dann als Zwi-
schenkonflikttransition, wenn q = igt(p,6) A q < p gilt. Gilt hingegen q # igt(p, 9), so
bezeichnen wir diese als Hilfstransition.

Mit diesen Definitionen kénnen wir nun mit Algorithmus5|das Konstruktions-
verfahren fiir den w-Automaten beschreiben. Dieses gliedert sich in drei Schritte:

1. Iteratives Hinzuftigen aller auszuschlieender Teilsequenzen
2. Entfernung von Hilfstransitionen

3. Minimierung des Automaten

Die Strategie ist dhnlich zur Konstruktion des reguldren Automaten: Das Wort w
wird zeichenweise vom Algorithmus bearbeitet, existierende Zustdnde und Transi-
tionen, die einen Prafix von w bereits verarbeiten, werden unverdndert beibehalten.
Sobald jedoch im Lauf p;,(k — 1) « p;,(k) gilt, handelt es sich um eine Zwischen-
konflikttransition zwischen den Zustanden pj,(k — 1) und p;, (k). p;, (k) ,kiimmert”
sich anschaulich gesprochen nur um alle Worter, die einen Préfix der Lange kleiner
gleich d(p;,(k)) haben. Um den mit der Transition ((p*(k — 1), 6, p*(k)) einhergehen-
den Informationsverlust des mit d (p;,(k — 1)) > d (p;,(k)) langeren, von w gelesenen
Préfix zu verhindern, wird an dieser Stelle ein neuer Zustand mit entsprechender
Transition hinzugefiigt. Die Zwischenkonflikttransition wird damit automatisch
zur Hilfstransition und mithin spéter entfernt.

Konkret wird in Algorithmus [5|nun also die Funktion fgt zur Ermittlung des
néchsten Zustands benutzt, um Hilfstransitionen zu ignorieren. Die Hilfstransi-
tionen bekommen jedoch eine Schliisselrolle bei der effizienten Bestimmung der
Zustandsmengen H, und L, . Die Bedeutung der Mengen ist wie folgt:
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P =40
forl <i<ndo
q = igt(p, o)
if p < g then
p=q
else
Q = QU {g’'}, mit ¢’ als neuem Zustand

Hy,={h|te FAp<h AT € Q6 €L :{(p,6,p), (v, 5,1} C T}

if i # n then
Ly ={l|(p,0:,)) € T}
F:=FuUlq}

else
Ly=0

T:=TUUsexl(q,6,9')}
T=TU UheH,,U{p] {(h, 6i/ 07')} U UIELq/ {(4'/ 6/ V) |E|(lr 6/ 1’) € T}
p=1q
end
return (Q,{q0}, 2, T,F)

Algorithmus 5: Add, : B x X" — B. Erweiterung des w-Automaten Ac, =
(Q, {90}, £, T, F) zum Ausschluss von Teilwortern (61, 82, . . ., 0,) aus der akzeptierten
Sprache. Mit B ist wie in Abschnitt[2.T|die Menge der Biichi-Automaten bezeichnet

e In H, C Q, sind alle Zustédnde, welche einen Préfix haben, in dem der Préfix
von p ein Suffix ist. Dies ist ersichtlich aus den Transitionen (p’, 6, p) in der
Berechnung von H,, welche Zwischenkonflikt- und Hilfstransitionen dar-
stellen. Somit ist eine Transition (4, 6;,q") von jedem p’ folgenden Nachfolge-
zustand h € H, zu g’ notwendig, um den kiirzeren, durch p , observierten”
Konflikt ebenfalls nachverfolgen zu kénnen. Diese Transitionen werden auto-
matisch von Zwischenkonflikt- zu Hilfstransitionen, wenn eine hoher priori-
sierte Transition vorhanden sein sollte. Eine eingehendere Betrachtung dieser
Zusammenhédnge wird im Beweis zu Invariante [I5|durchgefiihrt werden.

e InLy C Q, sind alle Zustdnde, deren Préfix ein Suffix im Préafix von g’ dar-
stellt, was hier ebenfalls durch die bereits existenten, von p ausgehenden
Zwischenkonflikt- und Hilfstransitionen erkennbar ist. Somit ist hier analog
zu dem vorangehenden Fall eine Transition (g’,6,7) von g’ zu jedem Nach-
folgerzustand r aller Zustande aus L, notwendig, so daf§ die ausgehenden
Transitionen des neuen Zustands g’ ebenfalls zu anderen Zustdnden fiihren,
welche kiirzere Konflikte mit partieller Ubereinstimmung des Préfixes mit
dem bisherigen Suffix des hinzuzufiigenden Konflikts ,bearbeiten”.

Nachdem alle Worter dem Automaten hinzugefiigt worden sind, miissen die
Hilfstransitionen entfernt werden durch eine Funktion strip : 8 — B, wel-
che nur die in der fgt-Funktion priorisierten Transitionen beibehalt, d.h. T,, =
{(p.0,) € T g = tgt(p, 0) .

Abschlieend wird der Automat wieder mit Algorithmus[d]minimiert. Da regu-
lare und w-Automaten gleicher syntaktischer Struktur sind und der Unterschied
in der Semantik fiir den Minimierungsalgorithmus irrelevant ist, kann selbiger
hier wiederverwendet werden. Durch die Minimierung kann der Automat trotz
hinzugefiigter Worter sich wieder verkleinern. Die Grofie des Automaten ist also
nicht notwendigerweise mit der Anzahl der Worter monoton anwachsend. Dieser
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Umstand wird in Abschnitt[4.7.1)im Rahmen einer Erweiterung des Minimierungs-
verfahrens ausgenutzt.
Fir den so konstruierten Automat Ac, = (Q,{q0},Z, T, F) gilt aufgrund der

Konstruktionsvorschrift: Ac, = —F (\/ceci.w /\(c))

Beweis der Korrektheit der Automatenkonstruktion

Zundchst bendtigen wir erneut eine Menge von grofStenteils induktiv beweisbaren
Schleifeninvarianten zu Algorithmus 5| Die Beweise der Invarianten stiitzen sich
dabei nicht nur auf die eigene Induktionsbehauptung ab, sondern z.T. auch auf die
Induktionsbehauptungen anderer Invarianten, welche aufgrund zirkuldrer Abhén-
gigkeiten der Induktionsschrittbeweise in keiner konsistenten Reihenfolge préasen-
tiert werden konnen. Da sich die vorgezogene Verwendung noch zu beweisender
Invarianten ausschliefllich auf die Bezugnahme zum vorherigen Schleifendurch-
lauf beschrankt, sind die Beweise dennoch induktiv abgesichert. Eine entsprechen-
de Verschriankung der Beweisfiithrung fiir die Sicherstellung aller Invarianten fiir
die vorherige Iteration ware moglich, eine strikte Trennung der Invarianten und
deren Nachweis erleichtert die Verstandlichkeit fiir den Leser jedoch betrachtlich.

Invariante 6 In Algorithmus 5| sind alle Zustinde des Automaten Ac, nach Durchlauf
jeder Schleifeniteration erreichbar.

Beweis: Bzgl. des anfinglich zu verwendenen Automaten A, ist die Erreichbar-
keit des einzigen initialen Zustands g, trivial. In Abwesenhelt moglicher Entfer-
nungen von Transitionen gentigt es zu zeigen, dafl es mindestens eine Transition
von einem bereits erreichbaren Zustand zu dem einzigen, in einem Schleifendurch-
lauf hinzugefiigten Zustand q" gibt. Dies ist in Zeile 15 des Algorithmus fiir die
Transition (p, 6;, "), welche sich in der Menge |J heH, {(h,6i,q")} verbirgt, zutreffend,
da p bereits vor erneuter Ausfithrung der Schleife existierte. ]

Invariante 7 In Algorithmus |5|ist der bearbeitete Automat Ac, schleifeninvariant voll-
stindig.

Beweis: Der initial zu verwendende Automat A ist vollstindig. Da auschlief-
lich Transitionen hinzugefiigt und nicht entfernt werden gentigt der Vollstandig-
keitsnachweis fiir die ausgehenden Transitionen neu hinzugefiigter Zustande. Die
Zustandsmenge wird maximal um einen Zustand g’ erweitert, wobei eine bzgl.
des Alphabets T vollstindige ausgehende Transitionsmenge durch die Transiti-
onsmengenerweiterung Uy, {(¢,6,r)|A(L,6,7) € T} in Zeile 15 gewihrleistet ist.
Da die Zustidnde | € L, gemifs dieser Invariante bereits eine vollstindige Menge
ausgehender Transitionen aufweisen, geniigt L, # (), um diese Transitionsmenge
auf g’ zu tibertragen. Dies ist fiir den Fall i # n aufgrund der ebenfalls vollstandi-
gen, vom Zustand p ausgehenden Transitionsmenge, aus der sich in Zeile 10 die
Menge L, errechnet, gegeben. Fiir den Fall i = n wird in Zeile 14 die Vollstandigkeit
trivial gewdhrleistet. o

Invariante 8 In Algorithmus[b|gilt die Schleifeninvariante

A1, 020€Q:qu £ g ANd(q1) =d(q2) A6 €, € Q{(9,6,1),(9,6,92)} €T
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Beweis: Wir fiihren einen Widerspruchsbeweis durch. Angenommen, es gibe
zwei Zustande g’ und q”, so dal d(q1) = d(q2) A6 € Z,9 € Q{(3,6,41),(3,0,q2)} € T.
Nach Invariante [15 bedeutet dies, dafy neben der Existenz eines Konflikts v mit
0 =(, e lp-t1,--+) € Cigp gilt " = (tj41...,15,...),0" = (tjrs1..., 15, ..) € Cinp
mit j/,j” € {1,...,k}, so dafl g1 = p;,(k — j’) und g2 = p},(k — j”). In Vorgriff auf
Invariante[12)gilt jedoch d(q1) = d(p;, (k - j)) = k — j/, sowie d(q2) = d(p},, (k - j)) =
k —j”, und damit gilt aufgrund von d(q:) = d(g2) auch j/ = j”, d.h. die Préfixe der
Worter v und v sind bis zum (k — j')-ten Zeichen identisch und stimmen beide
mit dem Infix von v tiberein. Damit gilt q; = g, aufgrund des Determinismus des
Automaten nach Invariante[9} d.h. obige Bedingung ist immer erfillt. m|

Invariante 9 In AlgorithmusB|ist der bearbeitete Automat Ac, schleifeninvariant deter-
ministisch unter Anwendung der Funktion tgt.

Beweis: Diese Invariante ergibt sich unmittelbar aus Invariante[§|und der Defini-
tion der Funktion fgit, da paarweise Ungleichheit aller Distanzen der Zielzustdnde
eine totale Ordnung auf den zugehorigen Transitionen induzieren. O

Invariante 10 In Algorithmus [B] gilt vor und nach jeder Schleifeniteration fiir ¢’ =
(01,02, .. .,0n) als hinzuzufiigendem Konflikt die Bedingung:

p=pei)

Beweis: Der einfache Beweis erfolgt analog zu dem in Invariante [3| auf Seite
tiber die Vorbedingung und der Fallunterscheidungsstruktur des Algorithmus. O

Invariante 11 In Algorithmus|5|gilt die Schleifeninvariante

Vge Q\FY6€eXZ:(9,0,9) €T

Beweis: Diese Invariante ist unmittelbar aus der innersten Fallunterscheidung
zwischen den Zeilen 9 und 14 ersichtlich, da hier ein Zustand entweder der Men-
ge I hinzugefiigt wird, oder die Zustandsmenge entsprechend erweitert wird, bei
gleichzeitigem Verhindern von weiteren ausgehenden Transitionen von 4" durch
Ly = 0. Dariiberhinaus ist in diesem Fall mit i = n die letzte Iteration erreicht.
Bei erneuter Anwendung des Algorithmus ist p ¢ F ausgeschlossen, da andern-
falls Invariante [1| verletzt wére. Somit konnen nachfolgende Anwendungen des
Algorithmus keine Transitionen zu nicht-akzeptierenden Zustdnden hinzufiigen,
soweit sie diese Zustdande nicht selbst neu erzeugen. m|

Invariante 12 In Algorithmus|b|gilt vor und nach jeder Schleifeniteration die Bedingung:

Ve e CinVkell, ... ld) i (c# VEk<i) = d(pi(k) =k

Beweis: Die Invariante ist fiir den anfdanglichen Automaten Ag” in Abwesenheit
von beriicksichtigten Konflikten trivial erfiillt. Fiir den Induktionsbeweis dieser
Schleifeninvariante betrachten wir die Menge aller potentiellen Anderungen der
Transitionsrelation hinsichtlich deren Auswirkung. In Zeile 15 des Algorithmus
wird die Transitionsmenge um die folgenden Teilmengen erweitert, welche nach-
folgend untersucht werden:
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L4 {(pl 6i/ q/)}
o Uner, (01,6, )
* Uler, {(9",6,1)13( 6,7) € T}

Die Transition (p, 6;, ¢’) fiihrt unter Nichbeachtung der tibrigen hinzukommenden
Transitionen gemdfs der Definition 21| mit p = p;(i — 1) nach Invariante (10| der
vorherigen Iteration mit d (p;(i — 1)) = i — 1 trivial zu d(q") = d (p:(i)) = i, so daB die
Invariante hierdurch eingehalten wird.

Fiir die Transitionsmenge Uyep, {(7, 61,9')} gilt aufgrund der Berechnung von
H, die Bedingung p < h und somit wegen d(q’) = d(p) + 1 auch d(q’) < d(h). Diese
Transitionen beeinflussen d(g’) damit nicht, ebensowenig wie d(h) aufgrund der
Verwendung von /1 als Quellzustand.

Da aufgrund q = igt(p,6;) und p > g im Fallunterscheidungszweig ab Zeile
6 fir alle | € Ly die Aussage d(I) < d(p) gilt, sowie aufgrund der Existenz der
Transitionen (I, o, ) ebenfalls d(r) < d(I)+1, so muf wegend(q’) = d(p)+1 auch gelten
d(r) < d(g’). Damit kann die Distanz d(r) der Zielzustdnde r zum Initialzustand g, in
der Transitionsmenge | leL, {(¢’,0,7)13(I, 6,7) € T} nicht durch selbige Transitionen
verkiirzt werden.

Die kiirzesten Distanzen aller Zustinde werden somit beibehalten, wéhrend
die des neuen Zustands g’ sich geméaf: der Invariante erwartungsgemaf ergibt. O

Invariante 13 In Algorithmus | gilt vor und nach jeder Schleifeniteration mit ¢’ =
(01,02, ..,0n) als hinzuzufiigendem Konflikt und Ciy, als der Menge der bereits durch
den Automaten Ac, ausgeschlossenen invarianten Konflikte einschliefilich ¢’ die Bedin-
gung:

Ve€Cip:(c#td Vi=|]) = pi(cl) ¢ F

Beweis: Der anfangliche Automat A‘éw erfiillt diese Invariante trivial. Wir be-
trachten fiir den Induktionsbeweis dieser Invariante erneut die im vorigen Beweis
bereits aufgefiihrten, von Algorithmus [5| potentiell vorgenommenen Erweiterun-
gen der Transitionsrelation in einem Schleifendurchlauf.

Aufgrund der vorangehenden Anweisungen in Algorithmus[5|ist an der Stelle
der Erweiterung des Automaten um die Transition (p, 6;,4") in Zeile 15 gewihrlei-
stet, daf3 ﬂq € Q:(p,6i,9) € TAp < g,daandernfalls der andere Anweisungsblock in
Zeile 5 ausgefiihrt worden wire und diese Transition mithin nicht hinzugeftigt wiir-
de. Nach Invariante[I2)kann es damit keine Transition (p, 6;,9), g # q’ geben, welche
fur den Lauf bzgl. irgendeines Konflikts benotigt wiirde. Entsprechend bleibt die
Transitionsrelation fiir alle Laufe bei Einlesen von Konflikten ¢ € C;,;, ¢ # ¢’ unbe-
eintrachtigt und damit insbesondere auch die Zielzustdnde p;(|c|) mitsamt deren
Eigenschaft p:(|c|) ¢ F.

Wie im vorigen Beweis bereits nachgewiesen, gilt fiir alle Transitionen der
Menge Ujen, {(h,6i,q')} die Bedingung d(q") < d(h), was diese als Zwischen- und
Hilfstransitionen charakterisiert. Als solche konnen sie keine durch die Funktion
tgt priorisierten Transitionen , verdrangen” und beeinflussen damit die Laufe p} (k)
mit 1 < k < |c| nicht, welche sich gemaf$ Invariante [12|durchgehend auf priorisierte
Transitionen zu Zustdnden inkrementeller Distanz zu q,, abstiitzen. Somit kann
diese Transitionsmenge den Wahrheitsgehalt der Invariante nicht beeinflussen.

Die Transitionsmenge Uy, {(g’,6,7)|13(, 6,7) € T} beinhaltet ausschlieflich von
q" ausgehende Transitionen, welche aufgrund der offensichtlichen Irrelevanz des
neuen Zustands g’ fiir die Laufe bzgl. bestehender Konflikte ¢ # ¢’ fiir die Invariante
keine Auswirkungen hat. O
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Invariante 14 In Algorithmus|5|gilt die Schleifeninvariante:
YgeQ: (3@, 6peT:q#p) = qeF)

Beweis: Die Invariante ist fiir q,, trivial erfiillt. Fiir jeden neu hinzugeftigten Zu-
stand ¢’ ist die Invariante ebenfalls erfiillt, da entweder g’ als nicht akzeptierender
Senkenzustand hinzugefiigt wird und diese Eigenschaft nach Invariante [1T|beibe-
hilt, oder aber zu F hinzugefiigt wird und in diesem Fall tiber die Hilfsmenge L,
eine Menge von ausgehenden Transitionen der Zustidnde [ € L, {ibernimmt, wel-
che nicht zu g’ fithren kénnen, da 4’ bei Hinzuftigung dieser Transitionen (!, 6,7)
noch nicht existent war und damit  # g’. Die Menge L, kann nicht leer sein, da
andernfalls Invariante [7] verletzt ware, denn es gibt neben der Konstruktion tiber
die Hilfsmenge L, keine andere Moglichkeit, von q" ausgehende Transitionen zu
konstruieren. o

Invariante 15 In Algorithmus E] gilt die Schleifeninvariante mit ¢’ = (61,02, ...,06,) als
hinzuzufiigendem Konflikt und Ciy, als der Menge der bereits durch den Automaten Ac,
ausgeschlossenen invarianten Konflikte einschliefSlich ¢’

0,0 €Cig AW £ VEKSDAO=(t1,.. 0 ljy ooty ) AT = (L1, oo k1, 6,000)
=

(ps=1),6,p,,(k = ) € Ty Ad (py(k = 1)) =k =1 Ad(py, (k= ) =k -

Beweis: Die Invariante gilt fiir Agw trivial, da es hier noch keine berticksichtig-
ten Konlflikte gibt. Wir betrachten fiir den Beweis des Induktionsschritts erneut
die bereits aufgefiihrten potentiellen Erweiterungen der Transitionsmenge eines
Schleifendurchlaufs unter Berticksichtigung des hinzuzufiigenden Konflikts ¢’.

Die Transition (p, 6;, q") ist legitimiert durch den Fallv = v' = ¢/, j = 0, wodurch
sich die Invariante zu der einfachen Aussage dv € Ciyp : v = (01,...,0k,...) &
(p3(k = 1), 6, p3(k)) € Ty Ad (P (k — 1)) = k—=1Ad (p;(k)) = k vereinfacht. Die Existenz
eines Konflikts v ist trivial durch den hinzuzufiigenden Konflikt ¢’ = (01,...,6,...)
erfiillt, die Aquivalenz damit giiltig.

Als néchstes betrachten wir die Einhaltung der Invariante durch Erweiterung
der Transitionsmenge um die in g’ eingehende Transitionsmenge Uy, {(1,6i,9")}.
Aufgrund der durch Invariante [f] gewéhrleisteten Erreichbarkeit aller Zustande
konnen wir mit p” als einem beliebigem Vorgéngerzustand zu einem Zustand €
H, immer zwei geeignete Sequenzen v = (t1,...,j,Ljs1,.-+, k-1, lk,.-.) und 0" =
("1, k-1, Uk, ...) finden, fiir die gilt p;(d(p’)) = p’ und p;,(d(p)) = p, sowie k =
d(p’)+1und k' = d(p). Diese Sequenzen besitzen demnach einen kiirzestmdoglichen
Prifix der Lange k — 1 bzw. K, um p’ bzw. p durch Einlesen dieses jeweiligen
Prifixes zu erreichen. Weiterhin fordern wir von den Sequenzen die Eigenschaften
py(d(p’) +1) = h und p;,(d(p) + 1) = q’, was aufgrund der Transitionen (p’, 6, h)
und (p, 6;,q’) in der geforderten Bedingung der Menge H),, bzw. durch die direkt
hinzugefiigte, bereits oben diskutierte Transition immer moglich ist. Fiir diese
Sequenzen gilt demnach ¢ = 9, sowie t'y = ;. Wir konnen fiir jeden Zustand
h € H, ein entsprechendes Paar von Sequenzen mit obigen Eigenschaften finden,
wobei aufgrund der fiir die Bestimmung der Menge H, geforderten Existenz der

Transition (p’,6,p) = (p;(k -1),6,p;, (kK - l)) nach dieser Invariante gilt 3j < k :
Vi<m<k-j—2:0m = vzm), sowie 'r_1 = O, d.h. der Prifix von v’ stimmt mit
einem Teilwort aus v ab dem (j+1)-ten Zeichen tiber (k—1)—(j—1) = k—j—2 Zeichen
uberein, sowie dariiberhinaus das Zeichen 6 mit dem nichsten, im Prifix von v’
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Abbildung 4.6: Schematische, unvollstindige Darstellung des Automaten
Ac,. Dargestellt ist die Sitation nach Abarbeitung des &dufieren else-
Zweigs eines Schleifendurchlaufs in Algorithmus B} Es gilt h € H, =

(nheFAp<hATpy eQoes:{(,5p), ¥, 6 T}

befindlichen Zeichen Ly_q- Somit haben wir tj,1 = (f,..., 41 = L_p- Da motiviert
durch die Existenz der Transition (p’, 6, h) fiir die Definition der Menge H, nun
nach unserer Wahl von v gilt 1, = 6, haben wir mit ( = 6 = l]'(,_l eine Verldngerung

der Ubereinstimmung zwischen v und v" um das gemeinsame Zeichen L, = 0i, die
nach der Invariante eine Transition von (p;(k), Uor Piy (k')) erfordert. Genau diese
werden mit der Transitionsmenge ey, {(1, 6i, ")} fiir alle h € H), hinzugeftigt, so
daf} die Giiltigkeit der Invariante bzgl. aller in den neuen Zustand 4’ eingehenden
Transitionen gewdhrleistet ist. Zu diesen Uberlegungen ist in Abbildung 4.6/ der
Automat unvollstindig ausschnittsweise dargestellt.

Eine vollig analoge Betrachtung konnen wir hinsichtlich der von 4" ausge-
henden Transitionsmenge U, {(g’,6,7)|13(, 6,1) € T} durchfithren. Aufgrund der
Existenz der Transition (p,0;,]) zu jedem Zustand | € L, ist fiir jeden Zustand
r, der aufgrund der Existenz einer Transition (/, ¢, r) ein Nachfolgezustand von
I ist, zur Einhaltung der Invariante bzgl. aller von g’ausgehenden Transitionen
eine Transition (', 6", ¥) notwendig. Genau diese werden mit der Transitionsmen-
ge Uer, ((q',6,7)(3(, 6,7) € T} als ausgehende Transitionen hinzugefiigt. In Abbil-
dung [4.7] findet sich eine erweiterte Darstellung des Automaten mit Konkretisie-
rung der Zeichen der Transitionen, welche sich aufgrund obiger Uberlegungen
genau in dieser Struktur ergeben. Damit haben wir die Einhaltung der Invarian-
te fiir alle in einem Schleifendurchlauf hinzugefiigten Zustande und Transitionen
gezeigt, womit der induktive Beweis abgeschlossen ist. m]

Der folgende Satz stellt sicher, dafd der vom Automaten eingenommene Zustand
unabhédngig von einem beliebig langen eingelesenem Wort ist, welches dem aktuell
observierten Konflikt vorangestellt ist.

Satz 1 Seiv = x-c, eine beliebige Sequenz mit Konflikt-freiem Priifix x, c, der Priifix eines
Konflikts c = ¢, - ¢s und Ac, = (Q,{q0}, Z, T, F) ein nach Algorithmus[o']aus einer Menge
von Konflikten Ciy, konstruierter Automat. Wenn c, der lingste Priifix eines Konflikts im
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Abbildung 4.7: Schematische, unvollstindige Darstellung des Automaten Ac, mit
Darstellung der konkreten Zeichen der Transitionen. Dargestellt ist die Sitation
nach Abarbeitung des dufseren else-Zweigs eines Schleifendurchlaufs in Algorith-

mus Es gilth € H, = {h|h eFAp<hATY €QoeX:{(,op), (', oh)}cC T}
und ! € Ly = {I|(p,5:,1) € T

Suffix von v ist, d.h. ﬂc;,c; exr: c;, -l € Cip A c;, ist Suffix von v A Ic;,l > |cy|, dann gilt:
Py (10l) = p?, (Ieyl)

Beweis von Satz Jede beliebige konfliktfreie Sequenz x lafSt sich als Konkate-
nation von Prifixen existierender Konflikte und Zeichen, die in keinem Konflikt
verwendet werden, darstellen. Es geniigt daher, den Satz fiir eine Konkatenation
v = c;; - ¢p mit ¢, entweder als weiteren Préfix eines Konflikts ¢’ = c; - ¢} € Cipp, oder
mit ¢/ als noch nicht verwendetem Zeichen ¢ nachzuweisen. Im Fall von ¢/, = ¢ ist
der Nachweis trivial, da bei Einlesen von in Konflikten nicht verwendeten Zeichen
o immer der Initialzustand g, eingenommen wird, so daff jede vorangehende Se-
quenz offensichtlich irrelevant wird. Betrachten wir also den Fall c;, - ¢5 € Ciy, SO

da$ v = C;,-Cp = (L1,...,Lj,t]'+1,...,Lk) mitc;7 = (L1,...,Lj) und ¢, = (L]'+1,...,Lk). Bei

dieser Aufteilung von v ist ¢ nicht notwendigerweise der grofite mogliche Prafix
von ¢’, da die folgende Teilsequenz (l 7% PR L]‘/) mit j < j’ < k als Préfix von ¢, mit
dem Préfix von ¢ tibereinstimmen und damit ebenfalls Bestandteil eines langsten

Konlifktpréfixes c;,’ = (Ll, ey, Ljr) des Konflikts ¢’ sein kann. Somit ist der Transiti-
onsiibergang von p,(j) durch Einlesen des néchsten Zeichens 1,1 zu betrachten,
welches nicht mehr Bestandteil von ¢’ ist, d.h. CE]., by 7 L Nach Invariante[I15|exi-
stieren unter dem Zeichen ;.1 Transitionen zu mehreren Zustanden [ einer Menge
L, fir die gilt 3¢ = (1w, ..., 1) € Cin,1 < m < j < k : I = p,(j"). Nach Inva-
riante [12| gilt d(I) = j”, sowie nach Invariante 8| das einmalige Vorkommen einer
solchen Distanz fiir alle von pZ,(j") mit dem Zeichen (. erreichbaren Zielzustan-
de I, so dafl gemafs der Determinierung mit der Funktion fgt genau der Zustand
I € L ausgewihlt wird, der die maximale Distanz zu g, aufweist und damit nach

Invariante[I2Jauch den langstmoglichen Préfix eines anderen Konflikts verarbeitet.
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Wir erhalten damit p(j" + 1) = pi.(j) = p,(j = j)- Von diesem Zustand aus ist
das Erreichen des Zustands p; (Ic,|) bei Einlesen der verbleibenden Zeichenfolge

(Ljr+1, e, Lk) trivial und obiger Satz damit bewiesen. O

Nachdem alle Invarianten und Sétze formuliert und bewiesen worden sind, gilt
es nun nachzuweisen, dafs von jedem beliebigen Zustand aus

1. jede endliche Sequenz v, = v - ¢, die eine Konfliktsequenz ¢ = (61,62, ..., 0k)
als Suffix beinhaltet, in einen nicht-akzeptierenden Senkenzustand p;, ([vc|) €
EAoexr,geQ: (p;C (vd), 6, q) e T fithrt und

2. jede beliebig lange Sequenz, v = (61,065, ..., 6}) die keinen Konflikt als Suffix
beinhaltet, akzeptiert wird, d.h. p;(j) € F.

Nachweis der Nicht-Akzeptanz von Konflikt-beinhaltenden Sequenzen (1):
Der Nachweis ist umittelbar aus den Invarianten [I3] und [I1] sowie dem Satz
gegeben, da Prifix-unabhéngig im Falle eines Konflikts ein nicht-akzeptierender
Senkenzustand eingenommen wird. m]

Nachweis der Akzeptanz von Konflikt-freien Sequenzen (2): Aufgrund von
Satz[l]ist bereits gewahrleistet, daf8 im Falle des Einlesens konfliktfreier Sequenzen
Zustandswechsel moglich sind, da eine einfache Verldngerung von v um das nich-
ste Zeichen des mit c, beginnenden Konflikts gemaf3 p;(l) (ol +1) = p;m (Icpl + 1)
nach Invariante [12| notwendig zu einem Zustandswechsel zu einem Zustand ho-
herer minimaler Distanz zu g, fiihren muf. Damit kann es sich bei p; (Ic,|) fiir
¢p & Cipp nicht um einen Senkenzustand handeln. Die Invariante @] garantiert fiir
diesen Fall jedoch, da p; (Ic,l) € F fiir ¢, ¢ Cino und p; (Ipl) = p (lvl) damit
akzeptierend ist. m]

4.3.3.3 Kreuzprodukt beider Automaten

Beide Automaten Ac, = (Qx, gn,, Z, Tx, Fx) und Ac, = (Quw, Jwy, L, Tw, Fo) werden
nun zu einem co-1-akzeptierenden w-Automaten Ac durch Kreuzproduktbildung
integriert. Der semantische Unterschied von reguldren und w-Automaten ist fiir
das auf syntaktischer Ebene definierte Kreuzprodukt dabei nicht von Belang. Wir
erhalten den w-Automaten Ac = (Q, qo, L, T, F) mit

Q = OQx X Qu,
90 = (%R, Gy )s

Tc = {((q“ﬁl 1o ) 10, (QERZ/ qwz)) |(q9‘1 10, q‘Rz) €Ty, (qah 10, qwz) €T, } und
e F=FyxF,
Fir diesen Automaten gilt nun Eigenschaft (4.2), d.h.

Ack ﬁ[ \V A(c»] A ﬂF[ \V A(cv)]

ci€Cini co€Ciny
Wir haben somit nun einen Automaten konstruiert, der jeden Lauf akzeptiert,
der keine der bekannten Konflikte in Prafix- oder Infixstellung enthilt. Als letzter
Schritt bleibt die Kombination dieses Automaten mit der initialen Abstraktion Ay,
was im folgenden Abschnitt beschrieben wird.
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Abbildung 4.8: Vereinfachtes Beispiel der Abstraktionsverfeinerung. Einen unsi-
cheren Zustand z, gegeben, wird der Pfad der Gegenbeispiele 7t = (2o, 21,2>) und
ft = (20,21,21,%2) in Aup von (zo,qo) ausgehend ausgeschlossen. Ac ist dabei der
w-Automat, Ac E —F((a A Xc) V (a AX(b AXc))), mita = ({x]0 > x},x — 0),b = ({x]0 <
x<2L x> x+1),c=({xlx > 2}, x> x).

4.3.4 Abstraktionsverfeinerung durch Parallelkomposition

Um die Eigenschaft von Ac auf den Automaten A zu iibertragen, wird nun
auch hier das Kreuzprodukt zwischen der initialen Abstraktion Ay und Ac gebil-
det. Da Ac = (Q, 90, Z, Tc, F) formal ein w-Automat in Gestalt eines 5-Tupels ist,
Ay = (Z, Zo, E") hingegen ein Transitionssystem in Form eines 3-Tupels, wird hier
ein Kreuzprodukt verwendet, welches bei der Transitionsberechnung eine Uber-
einstimmung der Zeichen aus X mit den Guard Set / Jump Set Funktionspaaren
der den auf H projizierten Transitionen aus A voraussetzt. Nicht-akzeptierende
Zustdnde aus Ac, welche im vorliegenden Falle co-1-akzeptierender Automaten
immer Senken sind, werden im Kreuzprodukt nicht berticksichtigt und die dazu-
gehorigen kritischen Transitionen somit in A verhindert. Formal definieren wir das
Kreuzprodukt X : T X B — T zwischen Transitionssystemen aus der Menge der
Transitionssysteme T und w-Automaten aus der Menge Biichi-Automaten B, so

daR A = AgXAc & (s S, T) mit

o T={(G1,q), G @)1, 2) EEA(q1,0,q0) ETcAF €T 1t =1 ((21,22)) A
o =(g(t),j(t)) Aq2 € F}

Im Automat A gentigen damit auch alle Pfade der Eigenschaft und somit
konnen in nachfolgenden Iterationen der Abstraktionsverfeinerung nur entweder
gliltige Pfade oder neue, noch nicht bekannte Konflikte im Rahmen der Pfadanalyse
aufgedeckt werden.

In Abbildung[4.8]ist der Verfeinerungsschritt fiir ein Mini-Beispiel verdeutlicht,
wihrend Algorithmus [6] die Gesamtprozess der iterativen Abstraktionsverfeine-
rung noch einmal zusammenfafit.

Beziiglich des abstrakten Zustandsraums ist anzumerken, daf$ viele Zustédnde
(2,9) € Skeine eingehenden Transitionen besitzen und daher trivial nicht erreichbar
sind. Dies ist fiir alle Zustdnde (£, q) € S der Fall, fiir die Y(q',0,9) € Tc: At =(,2) €
T Ao =(g(t),j(t) Az =a'(2) gilt, es also keine eingehenden Transitionen fiir z in
H gibt deren GJ-Paar durch g ,,ilberwacht” wird. Der Zustandsraum von S kann
dadurch wieder erheblich reduziert werden.
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AC}{ = ({WRU/ ﬁ1}/ {Q‘Rg }/ Z‘r {(Q‘RU/ 6/ fM)lé € Z‘}/ {Q*thr fﬂfl})
Ac, = (Gwoh 19wty E {(Gays 6, 9wp)I6 € B, {qw, )

A=A

while A £ AG=S, do % Model-Checker Lauf
ft = (80,81, ...,8),8, € Su % Pfad von Model-Checker
(result, (xo,x1,. .., X)) = L (6(f), Xo)
if result = false then % ungtiltiger Pfad

foreach c € r;;(6(71)) do A, := Addy(Ac,,c) end
foreach c € r;,(9(7t)) do Ac, := Add,(Ac,,c) end
A = (Minimize(strip(Ac,) X Minimize(strip(Ac,))XAo
else return 7t = (@ 1(%0), x0), (@ 1(51), x1), . . ., (@7 (8n), x1)) % giiltiger Pfad
end
return frue % TSy E AG-Sy

Algorithmus 6: w-CeGar Verfahren. Es wird entweder das Ergebnis true oder ein
—
Pfad @ = (so, ..., sn) € TS, Su € Su zuriickgegeben.

Damit haben wir nun vollstindig beschrieben, wie in einem Iterationsschritt
aus der Menge der bekannten Konflikte zuziiglich der Menge der neuen Konflikte
ein verfeinertes Transitionssystem A konstruiert wird, mit dem im néchsten Schritt
der Model-Check-Lauf wiederholt werden kann.

4.4 Korrektheit der verwendeten Abstraktion

In diesem Abschnitt wird die Korrektheit der im w-Cecar verwendeten Abstrak-
tionsrelation o nachgewiesen. Da die Definition selbiger noch aussteht, wird nach
einer Beschreibung der durch das Verfahren implizierten Partitionierung des kon-
tinuierlichen Zustandsraums unter dessen Zuhilfenahme diese formuliert.

4.4.1 Implizierte Partitionierung des kontinuierlichen Zustands-
raums

Betrachten wir das Alphabet X = GJ des Automaten Ac nicht mehr als Namen
von Zeichen, sondern wieder als den Transitionen zugehorigen Guard Set / Jump
Set Paaren, so erhalten wir einen Schritt-diskreten Hybriden Automaten Hy. =
(Q, 90, X, X0, Th, g, j) gemaB Definition@]mit

o Ty = {(ql,lh) [3(q1,6,92) € Tc}
® 9((q1,92)) = y: genau dann wenn (g1, 6,42) € Tc : 6 = (1, 0)
¢ j((91,92)) = C; genau dann wenn 3(q1,6,42) € Tc : 6 = (y, )

Gemafl der durch ein Pfad-Transitionssystem nach Definition auf Seite
beschrieben Semantik ist jedem diskreten Zustand darin eine erreichbare Teil-
menge des kontinuierlichen Zustandsraums zugeordnet. Mit dieser Interpreta-
tion partitioniert der Automat Ac de facto den kontinuierlichen Zustandsraum
X in |Q| Partitionen, welche mit den einzelnen Zustidnden assoziiert sind. Der
Zustand qo = (g%, Jo,) reprasentiert dabei die initiale kontinuierliche Zustands-
menge X, eine davon ausgehende Transition zu einem Zustand ¢; mit ei-
ner Transition (4o, (y, C), g1) entsprechend obiger Interpretation und der semanti-
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schen Definition des Pfad-Transitionssystems den kontinuierlichen Zustandsraum
X1 = {x’ dxeXoNny)Ax' €l(x) }, USW.

Sei C,; die Menge aller Prifixe ¢ von Konflikten, fiir die die zugehorigen Laufe
von Ac im Zustand q = (g, 4») € Q enden. Dann ist die dem Zustand g zugeord-
nete Partition X, C X des kontinuierlichen Zustandsraums beschrieben durch die
Funktion y : Q — 2% mit

) Ucec, £(c, Xo)  if qu # fin
Unee, £&X)  if gy = fin
Fiir lineare Systeme, in denen die Guard Sets durch konvexe Polyeder beschrie-

ben werden konnen, sind gleichermaflen die Partitionen konvexe Polyeder, da
Schnittmengen von Polyeder wieder durch Polyeder beschrieben sind.

442 Abstraktionsrelation

Bislang wurde die Abstraktionsrelation gemaf Definition 6| auf Seite 24] lediglich
fiir Ag angegeben, welche ein Spezialfall der allgemeinen Abstraktionsrelation a
darstellt. Mit Hilfe der die vorigen Abschnitt betrachteten Partitionierung des kon-
tinuierlichen Zustandsraums kann nun die Abstraktionsrelation formal beschrie-
ben werden, die in dem w-Cecar Verfahren angewandt wird. Die Abstraktions-
relation « ist in ihrer allgemeinen Form durch folgenden Satz beschrieben, wobei
S=27xQdasin Abschnittbeschriebene Kreuzprodukt der initialen Abstrak-
tion Ag = (Z, Zo, E") und des w-Automaten Ac = (Q, g0, L, Tc, F) mit Q = Qn X Q,,
90 = (9%, G, ) darstellt:

Satz 2 Das Transitionssystem A = (S, So, T) ,S=7x Q ist eine Abstraktion des Pfad-
Transitionssystems TSy = (S, So, E), S = Z X X unter der Abstraktionsrelation o mit

a={(zx), @) € @ZxX)x(ZxQ)|a"'®) =z Ax e x(g)]

Diese zentrale Aussage, welche die Vorgehensweise des w-Cecar Verfahrens
legitimiert, wird im folgenden Abschnitt bewiesen.

44.3 Beweis der Korrektheit

Nach Definition @ sind die folgenden zwei Eigenschaften fiir die Korrektheit von
Satz[2|zu zeigen:
e Nachweis der Korrelation der Initialzustiande.
Zu zeigen ist: ¥ (29, q0) € Zo X {go} : A(zo, x0) € So A ((20,90) , (20, X0)) € a.

Da es genau einen Initialzustand (2o, 90) = (20, (4%, Gu,)) &ibt, Z0 isomorph zu
zo ist und x ((9%,,9w,)) = Xo nach Definition von y ist, gilt fiir alle Initialzu-
stande (2o, Xg) € So, xo € Xo die Relation a mit ((2, 40), (zo, X0)) € a.

e Nachweis der Existenz der Transition f im folgenden Diagramm fiir alle
Transitionen f, wobei x; € X(q1) und x; € x(g2):

GL,q1) ~a (z1,71)
b M

(22,92) ~a (22,%2)
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1. 3(z1,z2) € T aufgrund der Isomorphie von Ay zu H und der Konstrukti-
onsbedingung (21, 2,) € T fiir Transitionen in A.

2. A(q1,0,92) mit 0 = (y,0) = (g((z1,22)),j((z1,22))) aufgrund der Kon-
struktionsbedingung (q1,0,q2) € Tc At € T : t = @1 ((21,22)) Ao =
(g(#), j(t)) fur Transitionen in A.

3. Fiir (Cy = Cini A X = Xo) V (Cp. = Ciny A X = X) gilt Ic = (51,02, 6%) €
C. : X1 = x(g) = £(©1,0...,8),X) aufgrund der Definiti-
on von ). Unter Hinzunahme von [2| gilt auflerdem X, : x(q2) =
£((61,52,...,5k,0),X).

4. X, = L((0), X1) nach Definition von £ und [3| Damit gilt insbesondere
Vx, € X5 : dx; € ()/ N X1) 1 Xp = C(Xl)

5. Nach[T} und[# sowie der Definition von T% gilt daher: ((z1, x1), (22, X2)) €
E.

Damit ist nachgewiesen, dafl die durch das w-Cecar Verfahren implizierte Ab-
straktionsrelation «, die in jedem Iterationsschritt gilt, eine giiltige Abstraktion des
Pfad-Transitionssystems des Hybriden Automaten darstellt. Nach Lemma [1] auf
Seite gilt damit insbesondere, dafs bei Unerreichbarkeit von Zustdnden in A;
auf entsprechende Unerreichbarkeit von korrespondierenden Zustinden in TSy
geschlossen werden kann. O

4.5 Terminierung

Betrachten wir noch einmal die moglichen Ergebnisse einer Iteration des Verfeine-
rungsverfahrens:

1. Der Model-Checker weist nach, daf3 es keinen Pfad bzgl. der nachzuweisen-
den Eigenschaft ¢ gibt, A = ¢.

2. Es wird ein Pfad 7t gefunden, der in TSy zu m konkretisiert werden kann.

3. Es wird ein ungiiltiger Pfad 7t gefunden, aus dem mindestens ein Konflikt
extrahiert werden kann.

4. Aufgrund Unentscheidbarkeit oder numerischer Probleme in dem Algorith-
mus der Funktion £ kann weder der Pfad konkretisiert, noch Konflikte iden-
tifiziert werden. Letzteres ist beispielsweise bei Auftreten von numerischen
Instabilitdten in Solvern der Fall.

Das Verfahren terminiert offensichtlich mit einem der gewtinschten Ergebnisse in
den Fillen[I] und

Im Fall[3] ist mindestens eine weitere Iteration notwendig. Da in diesem Fall im-
mer mindestens der ermittelte Pfad 7t fiir nachfolgende Iterationen ausgeschlossen
ist und die Anzahl der Pfade der Lange kleiner gleich k € IN aufgrund der End-
lichkeit des diskreten Zustandsraums Z ebenfalls endlich ist, miissen schliefSlich
alle Pfade bis zu einer endlicher Lange k durch das Verfahren gefunden werden.
Daraus folgt:

e Wenn es einen Pfad endlicher Liange gibt, wird dieser auch gefunden, eine
Terminierung des Verfahrens ist somit garantiert.
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e Wenn es keinen Pfad endlicher Lange gibt, kann nur folgende Aussage ge-
macht werden: Es gibt keinen Pfad mit einer Lange kleiner gleich k. Das
Verfahren terminiert in diesem Falle nicht, bzw. nur unter Vorgabe der Zahl
k.

Tritt hingegen der Fall[4] ein, so fehlt das fiir das Verfahren kritische Ergebnis der
Funktion £ und das Verfahren muf$ abgebrochen werden. Theoretisch kann dieser
Fall fiir entscheidbare Problemstellungen wie dem der Losung von linearen Unglei-
chungssystemen, wie dies bei linearen Hybriden Systemen wie spéter beschrieben
benétigt wird, nicht vorkommen, jedoch sind Implementierungen der Entschei-
dungsverfahren aus Effizienzgriinden diesbzgl. differenzierter zu betrachten.

Wir halten daher fest, dafs bei Nichtauswirkung numerischer Probleme das Ver-
fahren fiir ein festes k immer terminiert und dartiber hinaus ohne dieses terminieren
kann, jedoch nicht zwingend mus3.

4.6 CTL-Model-Checking und w-CEGAR

Bislang sind wir in den Ausfiihrungen nur auf die Verifikation von Sicherheitsei-
genschaften eingegangen. Das Verfahren lafit sich mit einigen Einschrankungen je-
doch auch auf CTL-Model-Checking tibertragen, bei dem eine Eigenschaft ¢ durch
eine ACTL- oder ECTL-Formel beschrieben ist und mit dem in Abschnitt
dargelegten Verfahren verifiziert werden muf3. Wie bereits in Abschnitt[2.6.0.3|auf
Seite bemerkt, kann durch Anwendung des Model-Check-Verfahrens auf ein
abstraktes System fiir ACTL- und ECTL-Formeln grundsétzlich immer

¢ entweder das Ergebnis auf das konkrete System iibertragen werden, wie dies
bei giiltigen ACTL-Formeln und ungiiltigen ECTL-Formeln der Fall ist,

e oder das Ergebnis liegt als Gegenbeispiel bzw. Zeugenpfad vor und kann ent-
sprechend (in-)validiert werden. Bei ungiiltigen Pfaden wird das Verfahren
fortgesetzt.

Somit ist das w-Cecar Verfahren fiir diese Art von Formeln grundsétzlich an-
wendbar. Fiir eine solche Anwendung sind jedoch zum Einen Zustandsformeln
in ¢ mit Bezugnahme zu dem kontinuierlichen Zustandsraum zu behandeln und
zum Anderen ist das Problem unendlicher Pfade zu 16sen, wie in den folgenden
Abschnitten dargestellt.

4.6.1 Transformation des Modells fiir Zustandsformeln in X

Sofern eine Zustandsformel ¢ Ausdriicke beinhaltet, welche sich auf den kontinu-
ierlichen Zustandsraum erstrecken, miissen diese in einem dem Verifikationspro-
zess einmalig vorangehenden Transformationsprozess dergestalt in das Hybride
System H eingearbeitet werden, dafs fiir diese Ausdriicke explizite Zusténde vor-
handen sind und die als solche referenziert werden konnen, in denen der Ausdruck
wabhr ist.

Fiir ein Schritt-diskretes Hybrides System H = (Z, Zy, X, Xo, T, g, j) und eine in
der Formel ¢ vorkommende Zustandsformel f, welche sich auf den kontinuierli-
chen Zustandsraum erstreckt, erzeugen wir ein neues, um eine Labeling-Funktion

L erweitertes Schritt-diskretes Hybrides System H” = (Z’, Zy, X, X0, T',8', 7, L) mit

o 7 = {ZB

zeZ/\ee{f,—'f}}
« Zp= {5 Zoneetf, 1)
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T = {(Zillz%) |(Z1,zz) eT Aey,e €lf, ﬁf}}

& ((zil,z?)) =8 ((z1, ) N{x € Xlex }

i ((2,22)) = j (21, 22))
o [(z)=¢

Die Zustandsformel f ist damit nun nicht mehr eine zu interpretierende Zustands-
formel, sondern eine atomare Proposition, so dafs ¢ unverdndert beibehalten wer-
den kann. Sofern noch andere Zustandsformeln in ¢ betroffen sind, wird mit diesen
obige Transformation ausgehend von H” wiederholt, wobei die bereits vergebenen
atomaren Propositionen L(z) durch die Labeling-Funktion fiir L(z°) tibernommen
und erweitert werden.

Fir die Abstraktionen A; = (9, So, E) wird gleichermaflen eine Labeling-

Funktion [ eingefithrt, so dal aus diesen Transitionssystemen nun Kripke-
Strukturen nach Definition (3| werden. Dabei soll gelten: V3 € S,zeZ: L@ =
L(z) © (z,9) € a.

Damit haben wird unter Verwendung von Labeling-Funktionen und einer
Transformation des Hybriden Systems die Voraussetzung zur Anwendung des
Model-Check-Algorithmus auf beliebige Zustandsformeln innerhalb einer CTL-
Formel ausgedehnt.

4.6.2 Unendliche Pfade

Das grundsitzliche Problem bei CTL-Model-Checking sind die als unendlicher
Pfad représentierten Gegenbeispiele, die vom Model-Checker bei Existenz von
Fairness-Bedingungen generiert werden. Wie wir in Abschnitt gesehen ha-
ben, wird fiir diese Pfade ein Suffix innerhalb einer starken Zusammenhangs-
komponente ermittelt, der periodisch dem bereits ermittelten Prafix des Pfades
angehangen werden kann. Damit ist die Reprédsentation des unendlichen Pfades
endlich und kann zur Erzeugung langerer Préfixe von beliebiger endlicher Lange
genutzt werden.

Genau dies ermoglicht es dem w-Cecar Verfahren, die Konfliktsuche auf belie-
big lange Prifixe des Pfades auszudehnen und, sofern dabei Konflikte gefunden
werden, den Verifikationsprozess mit der Verfeinerung des Systems fortzusetzen.
Bei einer Eigenschaft ¢, die nach ausreichender Verfeinerung des abstrakten Mo-
dells A; mit A; @ als giiltig bestatigt werden kann, funktioniert das Verfahren
demnach wie gehabt.

Anders hingegen stellt sich die Situation dar, in der ein Pfad unendlicher Lénge
tatsdchlich giiltig ist und keine Konflikte enthilt. Dies ist mit der Losungsfunktion
L angewandt auf die unendliche GJ-Sequenz, auf die der Pfad mit der Pfadpro-
jektionsfunktion O projiziert wird, nicht entscheidbar und das Verfahren mufS mit
dem Ergebnis aufwarten, daf8 ein Gegenbeispiel zwar gefunden wurde, welches
aber lediglich in einem endlichen Préfix giiltig ist, wobei eine konkrete Prafixlan-
ge errechnet und angegeben werden kann. Eine diagnostische Nutzbarkeit eines
solchen Ergebnisses ist jedoch sicherlich vom Einzelfall abhéngig.

4.6.3 Widerlegungsbaume

Wie bereits in Abschnitt [2.6.0.3] auf Seite 25| erwahnt, besteht bei Formeln wie z.B.
A (X—a v X—b) das Gegenbeispiel aus einem Widerlegungsbaum. Dieser muf3 als
Baum konkretisierbar sein, was im Falle der w-Cecar Abstraktion immer genau
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dann der Fall ist, wenn alle im Widerlegungsbaum befindlichen Fehlerpfade kon-
kretisierbar sind und die den Pfaden gemeinsamen Préfixteilpfade einer giiltigen
Konkretisierung identisch sind. Betrachten wir im Folgenden die Losungsmengen
einzelner Zweige beziiglich einer Konkretisierung des gesamten Baumes.

Jeder im Baum vorhandene diskrete Fehlerpfad determiniert die GJ-Sequenz
durch die Pfadprojektionsfunktion 6. Die GJ-Sequenz wiederum determiniert die
Folge kontinuierlicher Zustandsmengen geméf der Anwendung der Losungsfunk-
tion L, wie in Abschnitt auf Seite 41| beschrieben. Die Losungsfunktion L stiitzt
sich zur Berechnung einer Zustandsmenge X ausschliefSlich auf die bis zum k-
ten Schritt anzuwendenen GJ-Paare (y;,(;),i < k. Damit ist die Bestimmung der
Folge der zu einem diskreten Pfad gehorigen kontinuierlichen Zustandsmengen
insbesondere nicht vom weiteren Berechnungsverlauf abhingig, d.h. fiir die Be-
rechnung von X; sind die verbleibenden GJ-Paare (y;, (;),i > k irrelevant. Somit
ist fiir die Berechnung einer kontinuierlichen Zustandsmenge Xj ausschlieSlich
der bisher zuriickgelegte Transitionspfad ausschlaggebend, die Losungsmengen
der einzelnen Pfade des Widerlegungsbaumes entsprechend vollig unabhingig
voneinander.

Nun istjedoch ein Baum, in dem fiir jeden Pfad nach Anwendung derjeweiligen
Losungsmengenberechnung nach Abschnitt auf Seite 41| eine nicht-leere Menge
ermittelt wird, nicht notwendigerweise auch als Ganzes konkretisierbar, was sich
durch den Bestimmungsversuch einer konkreten Losung zeigt. Benttigt wird eine
Menge X{, C Xo, so daf’ nicht nur fiir eine Teilmenge, sondern fiir alle Elemente in
X{, die Losungsfunktion £ fiir alle GJ-Sequenzen c; € Cree mit Crye als der Menge
aller den Pfaden zugeordneten G/-Sequenzen des Widerlegungsbaumes eine nicht-
leere Menge ergeben. Nur fiir Initialzustinde xp € X{, ist somit gewdéhrleistet,
daf alle Pfade des Widerlegungsbaumes konkretisierbar sind. Diese Menge X
berechnet sich als Schnittmenge der Riickpropagationen der Pfad-Losungsmengen
unter Zuhilfenahme der Funktion £ auf Seite 42| durch

Xy= () L Xo)

Ci€Cryee

Der Widerlegungsbaum ist genau dann konkretisierbar, wenn X{ # (. Andern-
falls ist der Baum nicht konkretisierbar und somit als ungiiltig zu betrachten. Sofern
jeder Pfad des Baumes in Isolation betrachtet giiltig ist, gibt es keinen linearen Kon-
flikt, der durch den w-Automaten ausgeschlossen werden kann. Die Fortsetzung
des iterativen Verfahrens wiirde in einem solchen Fall eine deutlich komplexe-
re Verfeinerung erfordern, welche an dieser Stelle jedoch nicht weiter betrachtet
werden soll.

Das w-Cecar Verfahren ist somit fiir allgemeines CTL-Model-Checken einge-
schrankt anwendbar, soweit obige Widerlegungsfille nicht eintreterﬂ

4.7 Erweiterungen des Verfahrens

In dieser Sektion werden Erweiterungen des w-CeGar Verfahrens vorgestellt, die
zum Einen auf eine Verkleinerung des w-Automaten durch Hinzufiigung weite-
rer Konflikte abzielen und zum Anderen die Anzahl der benétigten Iterationen
des Abstraktionsverfeinerungsprozess durch Verallgemeinerung von Konflikten
reduzieren soll.

Die hier beschriebene Behandlung unendlicher Pfade, sowie die Konkretisierung von Widerle-
gungsbdumen wurden in der Implementierung des Verfahrens nicht umgesetzt.
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Abbildung 4.9: w-Automat mit blockierter Minimierung

4.71 Minimierung mit Lernen

Die durch Algorithmus [4] beschriebene Minimierung des reguldren und des w-
Automaten faflt genau die Zustdnde zusammen, bei denen die ausgehende Tran-
sitionsmenge gleich ist. Nun sind jedoch Situationen moglich, in denen die Menge
der ausgehenden Transitionen sich nicht vollstindig unterscheidet, sondern bis
auf wenige Transitionen identisch ist. Da die Transitionen aufgrund der bereits be-
obachteten Konflikte existieren, konnen pathologische Situationen entstehen, bei
denen einer oder wenige Konflikte, die noch nicht beobachtet wurden, ein beacht-
liches Minimierungspotential blockieren.

So ist der in Abbildung #4.9| dargestellte w-Automat nicht weiter minimierbar,
weil die Transition (g10, d, 12) fehlt. Wenn diese Transition existieren wiirde, konn-
ten dadurch nicht nur die Zustiande g5 und g19 zusammengefasst werden, son-
dern im Anschluss daran auch alle Zustande gy, ..., g6 jeweils mit den Zustanden
q4,--.,q1 in dieser Reihenfolge, so dafs sich die Grofse des Automaten in diesem
Beispiel anndhernd halbieren wiirde.

4.7.1.1 Analyse

Das Fehlen der entscheidenden Transition (g19, d, 412) liegt daran, dafs die Sequen
Cseq = (b, ¢, ¢, ¢, ¢, d) offenbar nicht ausgeschlossen werden soll. Dies wiederum kann
zwei Griinde haben:

1. Die Sequenz cy, ist kein Konflikt.

2. Die Sequenz c, ist noch nicht aufgetreten.

Im ersten Fall ist an der Situation nichts zu dndern, da der minimale Automat
nicht anders strukturiert sein kann, sofern die Sequenz c,; explizit nicht ausge-
schlossen werden darf. Vielversprechender ist hingegen der zweite Fall. Wenn
die Sequenz noch nicht aufgetreten ist besteht die Moglichkeit, dafl es sich tat-
sdchlich bei ¢s; um einen Konflikt handelt. Die Sequenz cs,; kann aufgrund der
bisherigen vom Model-Checker berechneten Pfade noch nicht aufgetreten, oder
womoglich aus strukturellen Griinden des Hybriden Modells sogar unméglich
sein. In beiden Féllen beantwortet eine einfache Berechnung von L(cseq, X) =0
die Frage, ob ¢y, ein Konflikt ist und somit zum Automaten hinzugefiigt werden
darf. Im positiven Fall kollabiert der Zustandsraum des Automaten dadurch in
der nachfolgenden Minimierung mit dem positiven Seiteneffekt, dafs nun sogar

3Wir bezeichnen hier die Sequenz mit cse; und nicht mit ¢, um diese explizit von dem Zeichen c des
Alphabets X = {a,b,c,d, ...} zu unterscheiden.
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mehr Konflikte ausgeschlossen werden und mithin die Gesamtiterationszahl des
Verfahrens moglicherweise weiter reduziert werden kann.

Fiir den Fall, daf$ ein Auftreten der Sequenz c,,; ohnehin unméglich ist, wére es
sogar denkbar, Cseq zwecks freigesetztem Minimierungspotential dennoch auszu-
schliefsen. Dies erfordert jedoch einen vorherigen Nachweis von Ag | =FA(cse) mit
Hilfe des Model-Checkers, was somit je nach Komplexitdt von Ay eine vergleichs-
weise aufwendige Uberpriifung darstellt. Daher wiirde sich vermutlich eine sol-
che Mafinahme nur bei grofSen Problemen im komplexititsbezogenen operativen
Grenzbereich des Model-Checkers lohnen, um jede Moglichkeit an Komplexitats-
reduktion auszunutzen. Hier wére dann eine vorherige Analyse des resultieren-
den Minimierungspotentials in Abwagung der erwarteten Zustandsreduktion im
Vergleich zum erforderlichen Berechnungsaufwand durch den Model-Checker an-
gebracht um entscheiden zu konnen, ob dies tatsachlich durchgefiihrt werden soll.

4.7.1.2 Verfahren

Im Folgenden wird die Minimierung um eine Erkennung solcher Konflikte erwei-
tert, die zu einer Minimierung des Automaten fithren konnen. Die Minimierung
wird weiterhin getrennt auf den reguldren Automaten Ac, und den w-Automaten
Ac, angewandt. Hier wird das Verfahren fiir den w-Automaten beschrieben, es a3t
sich jedoch sehr einfach auf den reguldren Automaten {ibertragen, weshalb wir im
Folgenden generalisiert den Automaten Ac-behandeln.

Fiir die Erweiterung des Minimierungsprozesses zur Identifikation von zusitz-
lichen Konflikten mit Minimierungspotential fiir den Automaten benétigen wir
zundchst weitere Definitionen von Funktionen zur Berechnung eines kiirzesten
Prifixes und eines kiirzesten Suffixes von Laufen des Automaten bzgl. eines Zu-
stands. Die im Folgenden definierten Funktionen wihlen einen geeigneten belie-
bigen Lauf aus und wéren prinzipiell nicht-deterministisch. Eine randomisierte
Auswahl erfiillt die Aufgabe ebenso gut wie eine First-Match Strategie, welche in
der Implementierung (typischerweise) verwendet wird.

Definition 25 (Prefix eines Zustands) Die Funktion anyprefix : B x Q x C — C
berechnet fiir einen Zustand q bzgl. eines Automaten Ac: = (Q, {qo}, £, Tc, F) und einer
gegebenen GJ-Sequenz c eine neue Sequenz mit

. c gdw q = qo
A~ =
anyprEfzx( c',4,€) {(6)-6 gdwq # o A H(PI&Q) eT: ﬂ(p,léflq) eTc:p/ <p

Wir fiihren die abkiirzende Schreibweise E g anyprefix(Ac,q,()) mit () als leerer
Sequenz ein, wenn der betreffende Automat Acr eindeutig aus dem Kontext hervorgeht.

Die Funktion zur Berechnung eines Suffixes ergibt fiir einen nicht-
akzeptierenden Zustand den kiirzesten Pfad zu diesem:

Definition 26 (Suffix eines Zustands) Die Funktion anysuffix : B x QxC — C
berechnet fiir einen Zustand q bzgl. eines Automaten Ac = (Q, {qo}, L, Tc, F) und einer
gegebenen GJ-Sequenz c eine neue Sequenz mit

c gdwq¢F

anysuf fix(Ac,q,c) = {(6) ¢ gdwqeFATqop) eT: A&, p)eTe:p<p

Analog zur Funktion anyprefix fiihren wir auch hier die abkiirzende Schreibweise

5 e anysuf fix (Ac,q,() ein, wenn der betreffende Automat Ac eindeutig aus dem
Kontext hervorgeht.
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pmd

Desweiteren benétigen wir eine Funktion zur Anderung einer Abbildung Q —
IN:

Definition 27 Die Funktion updatemap : (Q — IN) X Q X N — (Q — ) dndert eine
Abbildungsfunktion f : Q — IN mit:

)y A f@) gdwq#q
updatemllp (f/ (q /k)) - {q = {k gdw q= q/

Diese Funktion wird benétigt fiir die Berechnung der Funktion pmd : Q — IN
in Algorithmus [/} um den Wert der durch die Minimierung sich d&ndernden Di-
stanzd : Q — IN nicht zu verlieren. Fiir jeden zusammengefassten Zustand g’ steht
somit durch die Funktion pmd auch nach der Minimierung die Information zur
Verfiigung, welche Distanz der am weitesten von gy entfernte Zustand besaf3, der
in g’ eingegangen ist. Diese Information wird zur Klassifikation von zu generieren-
den Sequenzen benétigt, da unter Verwendung dieser die generierten Sequenzen
auf solche beschriankt werden kdnnen, welche tatsdchlich Minimierungspotenti-
al haben. Wie wir in Abschnitt [£.7.1.3|betrachten werden, konnen demgegentiber
auch Sequenzen ohne Minimierungspotential generiert werden, welche dennoch
durchaus erwtinscht sein konnen.

Mit diesen Funktionen kénnen wir uns durch den in Algorithmus|/|beschriebe-
nen erweiterten Minimierungsverfahren GJ-Sequenzen konstruieren, welche nach
Ergénzung des Automaten die fehlende Transition liefern konnten, sofern sie als
Konflikt bestdtigt werden. Die Konstruktion dieser Konflikte ¢ bzgl. einer ange-
strebten Transition (g, 6, p) wird aus der Konkatenation eines Prafix von g mit dem

Zeichen 6 als Bindeglied zum Suffix von p erreicht, formal c = E -(0) - E, wobei (0)
eine Sequenz der Ldnge 1 des einzelnen GJ-Paares 6 mit 6 € = GJ darstellt. Falls
q selbst eine Transition (g, 6, p") mit p’ # qo besitzt, wird jedoch keine Sequenz er-
zeugt. Aufierdem wird eine solche Sequenz nur dann erzeugt, wenn d(q) < pmd(p),
da wir andernfalls eine Sequenz auf Basis einer Zwischenkonflikttransition er-
zeugen wiirden. Dieser Fall ist ausfiihrlich im folgenden Abschnitt behandelt, da
hierdurch verldngerte Sequenzmuster generiert werden kénnen.

Lemma 3 Fiir eine Sequenz ¢ = E -(0)- F gilt Ac = EFA(c), d.h. die Sequenz c wird noch
nicht von Ac ausgeschlossen.

Beweis: Mit dem Prafix E wird der Zustand p.(d(q)) = g erreicht. Wenn es ein E
gdbe, welcher identisch ist mit einem () - ;, formal {(6) ¢y ‘cp = F } N {cq ‘cq = E } #

0, dann muf3 gelten 3(g,6,p") € T : p’ # go, was in Algorithmus [ﬂjedoch ausge-
schlossen wird. O

Die Anzahl der zwecks Legitimierung einer benétigten Transition zu ergén-
zenden Konflikte hangt von der Anzahl vorangehender und nachfolgender Tran-
sitionsverzweigungen im Automaten ab und moglicherweise kann das Ziel des
Zusammenfassens der betreffenden Zustdande nicht erreicht werden. Dennoch ist
es sinnvoll, die bereits gefundenen zusitzlichen Konflikte beizubehalten, da diese
aufgrund ihrer Konstruktion sowohl im Préfix- als auch im Suffixteil wesentlich
an bereits existierende Konflikte angelehnt sind und mit hoher Wahrscheinlichkeit,
wenn tiberhaupt, nur sehr wenige neue Zustédnde fiir diese Konflikte notig waren.

Aus dieser Uberlegung heraus wenden wir ein in Algorithmus|8|dargelegtes, in
den bisherigen Gesamtprozess eingebettetes Fixpunktiterationsverfahren an, wel-
ches solange alternierend minimiert und neue Konflikte ergédnzt, bis keine weiteren
zusédtzlichen Konflikte mehr gefunden werden kénnen.
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M = {Q\F}
Chew = 0
pmd :=d
foreach M; € M do
foreach g;,q; € My, q; # qx do
ifVpeQ,6€eX:3(q;,6,p) €T o g, 6,p) €T then

pmd = updatemap (pmd, (qi, max (pmd(qi), pmd(qj))))
T:=TU{(p,59)|3(p,05,q) € T}
T=T\({(p,5,9) € T}U{@; 6,p) € T}))
F:=F\{q;}
Q=0Q\{gjl
M= M\ (M) Up|Fo€L: (p,06,q)€T)
else
if {gi,9;} ¢ N then
C =0
C=Cu U(q],é,p)eT,d(qi)<p1nd(p),tgrt(q;,5)¢J_ {7_1 -(6) - Fi }
¢=Cu U(q,v,é,p)eT,d(qj)<pmd(p),tgrt(qj,é)¢J_ g; - (0) - P}
if C"#0AVceC : L(c,X)=0then
Chew = Chew U C’
else
N:=NU {{q,-, qj}}
end

end
return ((Q/ {q()}/ Z“/ T/ F) 7 Cnewr N)

Algorithmus 7: Minimierung des Automaten (Q, {go}, £, T, F) mit Berechnung von
zusédtzlichen Konflikten, welche zu weiteren Minimierungen fithren (konnen). Eine
bereits gescheiterte Minimierungsversuche protokollierende Menge N C 29 wird
berticksichtigt und gegebenenfalls erweitert. Neben dem minimierten Automaten
wird eine Menge C,,», zusitzlicher Konflikte und die Menge N zuriickgegeben.

Fiir jeweils zwei Zustidnde q; und q; wird die Generierung neuer Konfliktkandi-
daten in der Iteration vorzeitig abgebrochen, sobald einer der erzeugten Sequenzen
nicht als Konflikt bestétigt werden konnte, da in diesem Falle davon auszugehen ist,
dafl die vermisste Transition nicht ergénzt werden kann und darf. Dies geschieht
wiederum im Minimierungsverfahren, in dem gescheiterte Zustandspaarungen
durch zwei-elementige Teilmengen von Q in einer Menge N protokolliert wer-
den, wodurch ein wiederholter Minimierungsversuch beziiglich dieser Zustinde
ausgeschlossen werden kann.

4.7.1.3 Instanziierung reguldrer Ausdriicke

Wir haben bislang keine Sequenzen fiir angestrebte Transitionen (g, 6, p) erzeugt, fiir
died(q) < pmd(p) gilt. Wie in Kapitel .3.3.2geschildert, sind Zwischenkonflikttran-
sitionen zu Zustdnden kiirzerer Distanz zum Initialzustand aufgrund von Teilpra-
fixtibereinstimmung vorhanden, wobei der Zielzustand aufgrund seines kiirzeren
Préfixes auch weniger Information tiber die Historie eines Laufs , besitzt”. Der Ver-
such, eine Zwischenkonflikttransition ohne Teilpréfixiibereinstimmung etablieren
zu wollen, hat daher einen besonderen Hintergrund und er6ffnet neue Moglich-
keiten.
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Acy = ({qw,, fir} qw, b, Z (g%, 6, fir) 16 € I}, {qm,, fir})
Ac, = ({9aot {9ao s ZA(Gwos 0, 9ay) 16 € 2}, {qag })

A=A
while A £ AG=S, do % Model-Checker Lauf
7t = (80,81, ...,84),8, € Su % Pfad vom Model-Checker
(result, (xo, X1, . .., X)) == L' (O(f), Xo)
if result = false then % ungtiltiges Gegenbeispiel
Cini = 13 (0(71))
Cinv = tiw (Q(ﬁ))
N, =0
Ninv = (Z)

do
foreach ¢ € C;; do Ac, = Addy (Ac,,c) end
foreach ¢ € Cjy, do Ac, := Add, (Ac,,c) end
(AIC«]t’ Cini, Nini) = Minimize (strip (Acy), Nim.)
(A%, Cinos Niny) := Minimize (strip (Ac,), N, )
while C;; #0V Cipp # 0
A= (AL, X AL ) XAg
else return 7 := ((07’1 (§0),x0) , (07’1(§1),x1) e, (Ev’l(§”),xn)) % giiltiger Pfad
end
return true % TSy E AG—Sy

Algorithmus 8: Gesamter iterativer Abstraktionsverfeinerungsprozess, ergéanzt um

erweiterte Minimierung. Es wird entweder das Ergebnis true oder ein Pfad . =
— —

(50,---,51) € TSH,sn € Sy zurtickgegeben, wobei TSy die Menge aller Pfade in TSy

darstellt.

Die Funktion pmd wird benétigt, da die Minimierung die Distanzen und da-
mit die <-Relation auf Zustdnden durcheinander bringt, eine Klassifikation von
Zwischentransitionen damit auf dieser Basis nicht mehr moglich ist.

Betrachten wir dazu abermals das Beispiel in Abbildung In der Minimie-
rung werden aufgrund ihrer jeweiligen Transitionen zum nicht akzeptierenden
Zustand gq1» die Zustinde g5 und g1 als potentiell zusammenfassbare Zustdn-
de behandelt. Alle ausgehenden Transitionen sind gleich, bis auf die Transition
(95, ¢,g11), fur die die entsprechende Transition (411, ¢, 411) nicht existiert, eine Zu-
sammenfassung daher nicht moglich ist. Ohne die Einschrankung d(q) < pmd(p) bei
der Zusammenstellung neuer Sequenzen wird durch Algorithmus [7] die Sequenz
é?; -(c) - q?l = (a,c,¢c¢cc,c, c d) erzeugt. Dies ist in soweit bemerkenswert, als dafs
diese Sequenz langer ist als jede bisherige, die der Automat tiberwacht. Das Vor-
handensein eines Schemas, welches im vorliegenden Beispiel durch den regulédren
Ausdruck ac/d mit 1 < j < 5 beschrieben werden kann, fiihrt zu einer automati-
schen Verldngerung der Sequenz durch Reinstantiierung der sich wiederholenden
Teilausdriicke.

Dieser Vorgang funktioniert gleichermafien auf Sequenzen, die durch reguldre
Ausdriicke der Form ... (5;...0) ... mit einem lingeren Wiederholungsteilwort
beschrieben sind, wie das Beispiel in Abbildung4.10]zeigt. Eine solche Situation ent-
steht immer, sobald zwei aufeinanderfolgende Instanzen des reguldren Ausdrucks
in dem Automaten prisent sind, da nach der Minimierung eine Transition zum ge-
meinsamen Suffix vorhanden ist. Die Zustande g; und gx konnten zusammengefasst
werden, wenn die gestrichelt dargestellten Transitionen (g;, O, gk+1) und (qi, 0i, Gis1)
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Abbildung 4.10: Erweiterte Minimierung zur Verldngerung von Sequenzen, die,
als reguldrer Ausdruck beschrieben, sich wiederholende Teilworter beinhalten.
Dargestellte Transitionsmenge ist unvollstindig

O -

Abbildung 4.11: Erweiterte Minimierung tiber Zwischenkonflikttransitionen, die
keine Zustdnde des eigenen Prifixes anspringen. Dargestellte Transitionsmenge ist
unvollstdndig. Entfernung zum Zustand L von links nach rechts ansteigend, wobei
vertikal ausgerichtete Zustande die gleiche Entfernung aufweisen

vorhanden wairen. Die Sequenzgenerierung der erweiterten Minimierung gene-
riert somit aus ...(5;...5)!... als nichstes den Ausdruck ...(5;...5:)*...usw..
Die Sequenzgenerierung im Rahmen des Fixpunktiterationsverfahrens innerhalb
der Minimierungsphase terminiert erst dann, wenn erstmals eine der Instanzen
der reguldren Ausdriicke kein Konflikt mehr ist. Ist jedoch jede der Instanzen ein
Konflikt, wiirde diese Sequenzgenerierung ohne entsprechende Begrenzung nicht
terminieren.

Bislang haben wir im Rahmen der Aufhebung von Einschrankung d(g) < pmd(p)
nur solche Sequenzen betrachtet, welche eine Transition (g, 6, p) in Zustdnde des
eigenen Prifixes p zu ergidnzen versuchen, fiir die also Ji < d(g) : pg(i) = p gilt.
Dadurch kamen die verliangerten Instanzen von reguldren Ausdriicken zustande,
welche als Muster in Konflikten vorhanden sind.

Betrachten wir nun die Generierung solcher Sequenzen, fiir die das nicht zu-
trifft, wie in Abbildung dargestellt. Als Vorgéngerzustinde von gq;_; wéren
die Zustande g;-» und q; Kandidaten fiir eine Zusammenfassung, wobei jedoch die
Transitionen (q;-2, 02, gi+1) und (g;, 63, qx-1) fehlen.

e Sequenzen fiir eine Transition t; := (qj-2, 62, gi+1):

Es gilt dJw € x(Ua)-da;2) . a =w- qjtz nach Invariante E da die Transition
(9i,61,9 j—l) eine Zwischentransition ist mit g i-1 < gi- Wenn die tiber die ange-

nommene Transition ¢; induzierte Sequenz gq;-» - (62) - gi+1 ein Konflikt wire,

so wire der im Automaten behandelte Konflikt w - q;z - (67) - ql:l = q; . q:d
nicht minimal und durch Algorithmus [2| weiter reduziert worden. Da dies

durch Algorithmus [2| jedoch nicht geschehen ist, ist q:l . q:rl nicht weiter
minimierbar und die Sequenz q]-l_,z - (62) - q:rl kein Konflikt.

e Sequenzen fiir eine Transition ¢, := (gi, 03, Gk-1):
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Aufgrund von Invariante[15|gilt bereits t, € T, die Transition kann also nicht
fehlen. Entsprechend werden auch keine Sequenzen generiert.

Wie an diesen beiden représentativen Transitionen ermittelt, ist eine Sequenzgene-
rierung in diesen Fillen sinnlos, da etwaige Sequenzen keine Konflikte sein kon-
nen. Ein effizienterer Algorithmus sollte diesbzgl. Transitionen wie t; entsprechend
klassifizieren und nicht verwenden. Da eine entsprechende, dennoch versuchte Se-
quenzgenerierung jedoch sowohl im Ergebnis, als auch vom Aufwand unkritisch
ist, verzichten wir an dieser Stelle auf eine Verfeinerung des Algorithmus.

Die im Folgenden betrachtete Einsatzstrategie bezieht sich damit wieder auf
die instantiierten reguldren Konfliktmuster.

Einsatzstrategie Durch Instantiierung regulédrer Ausdriicke erzeugte Sequenzen,
sofern als Konflikt bestétigt, setzen kein Minimierungspotential frei, sondern fiigen
dem Automaten jeweils einen neuen Zustand g hinzu und sind daher nur sinnvoll,
wenn damit kiinftige Iterationen der Abstraktionsverfeinerung eingespart werden
konnen. Dies wiederum ist stark modellabhéngig, da die erzeugten Sequenzen
durchaus irrelevant sein kénnen, da z.B. der Model-Checker ohnehin andere (kiir-
zere) Pfade errechnet, oder aufgrund der diskreten Struktur des Modells diese nicht
existieren. Je nach Modellcharakteristik bieten sich drei verschiedene Strategien an:

1. Verzicht auf verldngerte Sequenzgenerierung, d.h. Beibehaltung der Ein-
schrankung d(q) < pmd(p) in Algorithmus 7}

2. Generierung von verliangerten Sequenzen c nur bis zur Lange |c| < max (C)
mit max (C, ) als die maximale Lange der bekannten Konflikte.

3. Generierung von verldngerten Sequenzen c bis zur Lange |c| < |7].

Da bei Strategie 1 der Automat nicht vergroflert wird, sollte diese als Standard
herangezogen werden.

Wenn hingegen innerhalb der iterativen Abstraktionsverfeinerung jeweils meh-
rere [terationen benétigt werden, bis die Lange der vom Model-Checker im Rahmen
von Gegenbeispielen ermittelten Pfade 7t sich um einen Schritt verldngert, und der
Quotient aus Iterationen pro Verlingerungschritt der Pfade anndhernd gleich ist,
dann liegt mit grofer Wahrscheinlichkeit eine Konfliktsystematik vor, die, wie oben
dargestellt, durch reguldre Ausdriicke beschrieben werden kann. Bei Vorliegen
einer Konfliktsystematik kann eine Teilmenge aller Konflikte eines Hybriden Sy-
stems durch eine Menge R = {ry, ..., r,} reguldrer Ausdriicke beschrieben werden.
Es wird in jeder Iteration jeweils nur ein Konflikt ermittelt, der durch eine neue
Instanziierung einer dieser Ausdriicke beschrieben werden kann. Daher werden
mindestens n = |R| Iterationen benétigt, bis fiir jeden reguldren Ausdruck r; € R
die um 1 verlingerte Instanz gefunden wird. In diesem Fall bietet sich Strategie 2
an, da bei der Entdeckung der ersten, um 1 verldangerten Konfliktinstanz sich die
maximale Lange max (C ) der Konflikte ebenfalls um 1 erhcht, worauthin die durch
die anderen reguldren Ausdriicke aus R beschrieben Konflikte noch in derselben
Iteration ,nachziehen” konnen, mithin also n = |R| Iterationen in jeder Iteration
eingespart werden konnen. Dies funktioniert insbesondere bei ,,synchronisierten”
Konflikten die sich nur in einem Préfix gleicher Lange unterscheiden.

Als Beispiel hierfiir kénnen wir erneut den Automaten aus Abbildung 4.9 her-
anziehen. Hier scheint es sich um zwei reguldre Muster zu handeln, ac'd und bc'd.
Voraussetzend, dafl alle Sequenzen dieses Musters fiir alle i € IN auch Konflikte
sind und es keinen Pfad an diesen Sequenzmustern vorbei gédbe, wiirde Strategie 1
jeweils zwei Iterationen benotigen, um den Pfad 7t um einen Schritt zu verldngern.
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Strategie 2 bendtigt hingegen jeweils nur einen Schritt, da die Entdeckung des Kon-
flikts ac'*1d die Beriicksichtigung von bc'*'d im Rahmen der damit inkrementierten
maximalen Konfliktlinge ermoglicht.

Da die Konflikte in einem, vom Model-Checker ermittelte Pfad 7t notwendiger-
weise kiirzer als dieser sind, verkorpert Strategie 3 ein ausgesprochen aggressives
Vorgehen, welche die Verlingerung der Konfliktsequenzen um mehrere Schritte
pro Iteration erlaubt. Letztlich konnen hier auch grofiere Begrenzungswerte ver-
wendet werden, soweit sie proportional zur Pfadldnge sind. Andernfalls konnte
die Pfadlédnge diese Zahl iibersteigen und moglicherweise auch die maximale Kon-
fliktlinge, wodurch de facto wieder Strategie 1 angewandt wiirde.

4.7.2 Verwendung von GJ-Teilmengensequenzen

In diesem Abschnitt wird eine Erweiterung des Verfahrens beschrieben, in der
durch Ausschlufl von Sequenzen von Mengen von GJ-Paaren (Teilmengensequenzern)
anstelle von Sequenzen von GJ-Paaren Konfliktmengen anstelle von einzelnen
Konflikten ausgeschlossen werden. Diese Teilmengensequenzen bezeichnen wir
daher auch als verallgemeinerte Konflikte. Diesen zugrunde liegt die Beobachtung,
dafl haufig mehrere, als GJ-Sequenzen représentierte Konflikte sich nur in einem
GJ-Paar unterscheiden.

Ein konkretes Beispiel ist bei Vorhandensein mehrerer reelwertiger Variab-
len gegeben, welche fiir den jeweiligen Konflikt irrelevant sind. Betrachten wir
dazu die folgenden drei GJ-Paare: a = ({(x,y)|Ix <0}, ((x,y) = (x+1,1))),b =
(<0}, (@ y) = @+Ly+1),c = (G >2}, (%) = (). Offen-
sichtlich ergeben sich hieraus die invarianten Konflikte (4, c) und (b, ¢), wobei die
zur Unlosbarkeit beitragenden Umstédnde dieser Folgen identisch sind. In beiden
Fillen ist die Teilformel x < 0 A x + 1 > 2 nicht losbar, und es ist irrelevant, ob die
Variable y dariiberhinaus eine Anderung erfahrt, oder nicht. Bzgl. dieser beiden
Konflikte konnen die GJ-Paare 2 und b demnach zu einer Gruppe P = {4, b} zusam-
mengefafit werden, so daf$ wir anstelle von (g, ¢) und (b, c) nur noch einen Konflikt
(P, ¢) erhalten, der auszuschliessen ist.

Anstelle des direkten Ausschlusses von GJ-Sequenzen kann demnach der Grad
der Verallgemeinerung erhoht werden durch die Einfithrung von GJ-Teilmengense-
quenzen, definiert als C< = |, <2GX1 )n. Allgemein gibt es Mengen von GJ-Paaren
P C G x ], so daf$ ausgehend von einem Konflikt c gilt:

T eN,PCGx]: Y0/, C)eP: Lcung o X)=0

Dabei greifen wir auf die in Abschnitt 4.2 definierte Notation zur Substitution
einzelner Elemente in einer Sequenz zuriick, d.h. cjx)\ ) ist die Sequenz c, in der
das k-te Element durch (), (') ersetzt wird.

Das k-te GJ-Paar der den Konflikt ¢ reprdsentierenden GJ-Sequenz kann also
durch alle Elemente einer Menge P ausgetauscht werden, so daf$ alle hieraus er-
zeugten GJ-Sequenzen ebenfalls Konflikte sind. Es gibt demnach eine Menge von
|P| dhnlichen Konflikten, die sich nur in diesem einen Element unterscheiden. Unter
Umsténden gibt es nun fiir jedes i mit 1 < i < n jeweils eine Menge P}, die, als Aus-
tauschmenge fiir das i-te GJ-Paar c(;y verwendet, alle so erzeugten GJ-Sequenzen
als Konflikt generiert. Fiir eine GJ-Teilmengensequenz (P;, Py, ..., P,) wéren dies
also []i<i<y IPil verschiedene GJ-Sequenzen. Wenn in ungtinstigen Fallen das ite-
rative Verfeinerungsverfahren viele dieser Konflikte einzeln pro Iterationsschritt
auszuschliefien hat, bevor das gewtinschte Ergebnis ermittelt werden kann, so ist
in solchen Fallen eine entsprechend grofie Zahl von Iterationen notig.

Soweit die Mengen P; jedoch aufgrund eines oder weniger Reprdsentanten
bestimmt werden konnen, kann ein Ausschlufi der Teilmengensequenz alle bein-
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halteten Konflikte vollstindig abdecken. Der w-Automat hat somit eine Sequenz
{(¥n,Cn)) € C immer genau dann abzulehnen, wenn es einen verallgemeinerten
Konflikt in Form einer Teilmengensequenz (Py, P, ..., P,) gibt, so da8 (y;, ;) € P;.

Nachdem wir nun verallgemeinerte Konflikte durch Verwendung von Teil-
mengensequenzen motiviert durch dhnliche Konflikte eingefiihrt haben, soll die
w-Automatenkonstruktion im néchsten Abschnitt zum Ausschluf8 von Teilmen-
gensequenzen erweitert werden. Im Anschluss daran wird eine Strategie zur Teil-
mengenbildung vorgestellt.

4.7.2.1 Determinisierung des w-Automaten

Die Konstruktion eines w-Automaten fiir den Ausschlufl von Teilmengensequenz-
en unterscheidet sich notwendigerweise von dem bisherigen Konstruktionsverfah-
ren, da zwar die vorgegebenen Teilmengen P C 2%/ bzgl. eines zu verarbeitenden
Zeichen (y,C) € £ = GJ durch (y, C) € P einfach bestimmt werden konnen, diese
jedoch nicht notwendigerweise eindeutig sind, da P N P" # @ fiir P # P’ moglich
ist und somit ein zu verarbeitendes GJ-Paar (y, ) sowohl in P als auch in P’ liegen
kann.

Der w-Automat konstruiert auf Basis von GJ-Teilmengensequenzen, d.h. mit
einem Alphabet ¥/ C 26X besitzt daher Transitionen, die nicht mehr durch die zu
verarbeitenden GJ-Paare (), C) € L = GJ determiniert sind, der Automat ist somit
also nichtdeterminististisch. Das w-CEeGar Verfahren setzt jedoch deterministische
Automaten voraus, und so mufs dieser vor der Verwendung entsprechend deter-
minisiert werden. Da sich der w-Automat Ac aus einem reguldren Automaten Ac,,
und einem w-Automaten Ac, zusammensetzt, wird die im folgenden beschriebene
Determinisierung fiir Ac, und Ac, jeweils einzeln vor der Bildung des Kreuzpro-
dukts Ac = Ac, X Ac, eingeschoben. Da die Determinisierung sich fiir Ac, und Ac,
nicht unterscheidet, sei die folgende Darstellung diesbeziiglich nicht differenziert
und die Automaten mit Ac: bezeichnet.

Analog zur klassischen Potenzmengenkonstruktion zur Determinisierung
nichtdeterministischer Automaten benutzen wir den nach dem bisherigen Ver-
fahren unter Verwendung des Teilmengen-Alphabets ¥/ = 2* konstruierten Au-
tomaten Ac: = (Q,qo, L, T,F) zur Konstruktion eines determinisierten Auto-
maten A7,. Anschaulich gesehen verwenden wir Ac als gerichteten Graphen
mit Knoten (Zustdnde) und attributierten Kanten (Transitionen). Jedem Knoten
g; € Q =1{q0,91,---,92} wird ein Element b; € B zugeordnet, welches sich durch die
Funktion b* : {0, ...,n} X G] Xx B" — B mit

) 1 dwi=0
b* (]Iél(bO/b]/"'lbn)) = b gd ]
\/qieQ:(q,,é’,q/)eT,[qj]:j,éeé',qi<qj ] &AW ] > 0

unter Verwendung einer Funktion [] : Q — IN mit [¢;] = i berechnet. Der Automat
AL = (Q*, 95, T, F*) wird dann folgendermafien konstruiert:

o Q' :={(,b1,by,...,by)b; € B}

95 = (1,0,..,0),

T =G]J,

T = (o, ba), &, (B ..., B) € Q X EX Q' = b (j, 5, (B ..., b))

F = {(1/b1/”-/bk/"'/b1’l) € Q*

VkeN,peQ\F:[pl=k = b =0}
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(b) Determinisierter Automat A*C,

Abbildung 4.12: Beispiel einer Determinisierung eines w-Automaten, der die
Teilmengensequenzen (P;, P1) und (P, P;) ausschliefit. Die Alphabete sind X' =
{P1, P2} € 2%/ und X = GJ, wobei jedes 6 € ¥ in genau einer der fiir die Beschriftung

verwendeten Mengen P N Py, P1 N Py, Py NP, oder Py N P, liegt

Dieser Automat besitzt 2I9-! Zustinde, ist damit sehr viel grofer als Ac und
auflerdem nicht mehr minimal. Die Determinisierung wird fiir die Automaten Ac,,
und Ac, getrennt durchgefiihrt, bevor diese zu Ac komponiert werden, so daf$ die
Grofle des Zustandsraums Qc von Ac bei Verwendung dieser Determinisierung
durch |Qc| = 2/@1Qul beschrieben ist, wobei Qg und Q,, die Zustandsmengen von
Ac, und Ac, vor deren Determinisierung darstellen.

Wir haben das Automatenkonstruktionsverfahren somit jetzt zur Verwendung
nicht-disjunkter Teilmengen als Zeichen eines Alphabets ' = 2%/ erweitert und
konnen im folgenden Abschnitt die Bestimmung geeigneter Teilmengen erldutern.

4.7.2.2 Dekomposition von Guard Sets und Jump Set Funktionen

Fiir eine Verallgemeinerung von Konflikten benotigen wir eine Gruppierung von
GJ-Paaren zu Teilmengen P von G X J. Fiir die Gruppierung gibt es die Moglichkeit,
P allein auf Basis von beobachteten Konflikten im Rahmen der Iterationen des
Verfahrens zu berechnen. Dies ist jedoch ein aufwendiges Unterfangen, da ohne
Zuhilfenahme zusatzlicher Informationen eine grofse Anzahl von Kombinationen
von GJ-Paaren als GJ-Sequenzen hinsichtlich einer moglichen Konflikteigenschaft
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untersucht werden miissten, um entsprechende Gruppen spezifizieren zu kénnen.
Dartiber hinaus waren solche Gruppierungen bei diesem Vorgehen erst nach vielen
Iterationen definierbar, so daf erst ab einer gewissen Anzahl von Iterationen eine
Verallgemeinerung von Konflikten ermdoglicht wiirde.

Es gibt jedoch die Moglichkeit, eine Voranalyse der Guard Set Mengen G und
Jump Set Funktionen | durchzufiihren, welche bereits eine effektive Gruppierung
in Mengen Py, P, ..., Py erlaubt. Fiir Jump Set Funktionen ist dies durch eine Zu-
ordnung selbiger zu ihren linear dekomponierten, ebenfalls endlichen Projektio-
nen auf die einzelnen Dimensionen des kontinuierlichen Zustandsraums moglich,
wihrend die Guard Sets durch die in der konkreten Représentation des Hybriden
Systems verwendeten Ausdriicke zu gruppieren sind. Letzteres ist auf der kon-
zeptionellen Beschreibungsebene dieses Kapitels nicht ersichtlich, so dafs wir dem
Leser die Grundlage der Einteilung bis zum Kapitel [| schuldig bleiben miissen.
Da die Verwendung einer Systematik von GJ-Paar-Mengen Py, P, ..., Py jedoch ein
wichtiger Bestandteil des w-CeGaRr Verfahrens ist, kann auf eine konzeptionelle
Beschreibung an dieser Stelle nicht verzichtet werden. Wir betrachten daher zu-
néchst einige Voraussetzungen fiir die Verwendung der Mengen P, die wir durch
Reprasentationen (g, /) beschreiben wollen, welche sich auf P projizieren lassen.
Hintergrund ist hierbei, daf} eine explizite Aufzdhlung einzelner GJ-Paare zwecks
Skalierbarkeit vermieden werden soll. Im Anschluss entwickeln wir eine Syste-
matik fiir Mengen von Guard Sets, gefolgt von einer Systematik fiir Jump Set
Funktionen unter Verwendung einer vektoriellen linearen Dekomposition selbiger
bzgl. einer Orthonormalbasis des kontinuierlichen Zustandsraums.

Kommen wir zunachst zu Représentation von Teilmengen P C G X |, welche
folgende Eigenschaften fiir eine effiziente Benutzbarkeit erfiillen miissen:

e Es wird eine kompakte Reprasentation (g, j) der Teilmengen benétigt, welche
sich effizient auf die repréasentierte Menge P = G X | der beschriebenen GJ-

Paare abbilden 14f3t, formal [] : (g, f) - {()/, Q) |7/ €eG,Ce f}

e Insbesondere miissen durch (g, j) auch ein-elementige Teilmengen {(y, C)} €
G]J darstellbar sein, um beziiglich Gleichung die gleiche Ausdrucks-
machtigkeit zu ermoglichen, d.h. jede beliebige G/-Sequenz ausschliefSen zu
konnen, ohne andere GJ-Sequenzen ungewollt mit auszuschliefSen. Die Zu-
ordnung eines GJ-Paares zu seiner Représentation erfolgt durch eine Funk-

tion convert : (y, C) - (gy, ]~C) mit (gy, fg) — {(y, C)}, wobei convert auch kom-
ponentenweise definiert ist, d.h. convert : y — &, und convert : C - ..

Dartiber hinaus ist aus Effizienzgriinden die folgende Eigenschaft wiinschenswert:

e Fiir jede zu verwendende Guard Set Menge G C G muf jeweils eine einzelne
Ersatz-Guard-Set Menge y= C X angegeben werden kénnen (trivial), sowie
fiir jede zu verwendende Jump Set Funktionsmenge | C | jeweils eine einzige
abstrakte Ersatzfunktion (ff 1 X — 2X,

Eine dementsprechende Gruppierung von GJ-Paaren zu GJ-Teilmengen wird durch
eine Dekomposition sowohl von Guard Sets, als auch von Jump Set Funktionen
erreicht. Im Folgenden wird zunéchst eine Zerlegung der Guards Sets und im
AnschlufS daran eine Zerlegung der Jump Set Funktionen vorgestellt.

Guard Sets Alle Guard Sets y € G lassen sich als Schnittmenge von m Mengen
Y1 Vst Vm € X, u; € N beschreiben:

_ u;
y={1w
1<i<m
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Guard Set Zerlegung
1 2 ... m
G| G |G |...| Gy
X | X |... X
nlln -]
V2ol v | V2 | e | Vm
Vs
7
: Vi
V|Gl

Tabelle 4.2: Systematische Ubersicht iiber die Zerlegung von G. Dabei ist d; = |Djl.

Jedes y; ist Schnittmenge von Mengenkombinationen aus jeweils einer Menge
p

7/1' € G;

uj

Wir bezeichnen die Mengen y." als Guard-Komponenten. Es gibt, wie im sy-
stematischen Uberblick in Tabelle gezeigt, dabei fiir i € {1,...,m} Mengen
G; = {y? |1 Su<g }, aus denen jeweils eine Guard-Komponente fiir die Schnitt-
mengenbildung ausgew&hlt werden kann. Die Berechnung der systematischen
Zerlegung ist Modell-spezifisch und spater ndher in Abschnitt beschrieben,
wie bereits angedeutet wurdeﬁ Jede Menge G; enthilt insbesondere das Element
X und kann somit fiir die obige Schnittmengenbildung aus einer Anzahl von m
Mengen als neutral betrachtet werden.

Jede Guard-Komponente y kann abgebildet werden auf die Menge P, all der
Guard Sets, welche Teilmenge von yf sind, formal y} +— Py E] {y €EGly <yt }
Somit ,selektiert” eine Guard-Komponente y! eine grofiere Menge von Guards
Sets aus G.

Eine Menge von Guard Sets G= {7/1, VY2rees 7/|G|} C G, welche insbesondere auch
ein-elementig sein kann, wird mit dieser Schnittmengenzerlegung also durch An-

gabe eines Mengenvektors der Lange m beschrieben mit § := (G{, Gy.nns an) ,G; C
G;,1 < i < m durch {)/ |)/ S Misism Uyicr v } Somit ist das Ersatz-Guard-Set y
beschrieben durch eine Funktion [] : (ZX)m — 2X mit

e =[G G- e () L o

1<i<m YieG!
1 1

Die Funktion convert : 2X — (ZX)m zur Abbildung von einzelnen GJ/-Paaren auf
ihre Représentation ist somit definiert als

convert(y) = (Gi,G’z, . ,G:ﬂ), G; = {V?i} Ny = ﬂ Vi

1<i<m

“Dem wissbegierigen Leser sei jedoch an dieser Stelle schon verraten, daf8 die tiefgestellten Indi-
zes einem komparativen Ausdruck im Modell entsprechen, wihrend die hochgestellten Indizes die
Interpretationsmoglichkeiten des Ausdrucks im Kontext von diesem vorangestellten Berechnungen
beschreibt, die dessen Wahrheitsaussage mit beeinflussen.
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Cp,, C

Dy

Dimension

1 2 n
] Dy | Dy | ... | D,

R | CR | ... | Cr
G ClDl C}Jl C}Dl
o 2 2 2

D, D, Da

d

Cp,

a,

: C‘gl
i

Tabelle 4.3: Systematische Ubersicht iiber die Zerlegung von J. Dabei ist d; = |D;.
Jedes (; ist eine Linearkombination von jeweils einer Funktion pro Dimension
multipliziert mit dem zugehorigen Einheitsvektor

Jump Set Funktionen Bei der Zerlegung der Jump Set Funktionen wird ausge-
nutzt, daf$ fiir den kontinuierlichen Zustandsraum X gilt: X € IR". Jump Set Funk-
tionen C € (X - ZX) konnen fiir den Fall, daff Vx € X : Ix" € X : ((x) = {x’} gilt,
konkreter als injektive Funktionen C € (R" — R") fiir X € R", also einem kontinu-
ierlichen Zustandsraum mit n Dimensionen, betrachtet werden. Dies erlaubt eine
Linear-Dekomposition von Jump Set Funktionen in n kartesische n-dimensionale
Vektorfunktionen Cp,, Cp,, ..., Cp, mit Cp, : R" = R, so daf3

o
—_
o

def

0@ = C(Coy Toyye - Cp) () = o, @) | O [+ Cy0) | O o4 Tp, ()

QO

0 0

—_

Dabei gibt es fiir jede Dimension k eine endliche Menge Dy =
{Cka € (R" - R)|1 <i <num(], k)} von |Dy] = num(],k) verschiedenen n-
dimensionalen Vektorfunktionen, aus denen die jeweiligen Cp, gewdhlt wer-
den kénnen, d.h. {p, € Dy. Die Funktion num(j k) ist eine Modell-spezifische
dimensionsabhéngige Funktion, die die Anzahl der verschiedenen Funktions-
vorschriften fiir die Dimension k innerhalb von | repréisentieriﬂ Jede Teil-
funktion C, € Di kann somit der Menge jeder Kombination mit beliebi-

gen Teilfunktionen anderer Dimensionen zugeordnet werden, formal: Cka -

{(CDI, Cpy---,Cpy---,Cp,) € ]'CD]. €D;jAlp, = qu } Wir bezeichnen die Funktio-

nen Cp, als Jump-Komponenten.

Eine Menge {C1, (y, ..., (p} € J wird mit dieser kartesischen Funktionszerleggng
wieder durch Angabe eines Mengenvektors der Lange n beschrieben mit j :=
(D’l,D’z, ... ,D;),Dl’( C Dy, 1 < k < nwobei sich durch solch einen Mengenvektor

eine Anzahl von b = [[<<. |D1’<| Jump Set Funktionen beschreiben lassen. Auch

SFiir den neugierigen Leser sei an dieser Stelle vorweggenommen, daf sich die Anzahl der Moglich-
keiten num(J, k) aus den unterschiedlichen Berechnungsabldufen im Rahmen des Kontrollflusses des
imperativen Programms erschliefit, mit dem das Hybride System modelliert wird.
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hier kénnen ein-elementige Teilmengen beschrieben werden, die genau eine Jump
Set Funktion C € | beinhalten.

Die Angabe einer Ersatzfunktion ist anders als bei den Guard Sets diesmal nur
moglich, wenn V<<, |Dl'| = 1. Da mit dieser Einschrankung durch den Mengen-
vektor unzureichenderweise genau eine Funktion beschrieben wird, fithren wir
eine Funktion (g : R" — IR, welche eine beliebige reelle Zahl unabhédngig vom
Argument liefert. Diese ist typischerweise Element in jeder Menge D;, so daf fiir
D; = {Cr} alle Cp, abstrahiert werden, dies also D! =D, entspricht.

Dann ist die Ersatzfunktion (; beschrieben durch eine Funktion [] : (Z]R"_’]R)n —
(R" — R") mit

def

(D3, D5, ..., DY) £ E(Coy, Cos - -, Cp,) mit Cp, € {Cp,} = D]
Die Abbildung convert : (X - 2X) SN (2R“—>IR)" ist definiert als

convert() = (D}, Dy, ..., D}), D = {Cp} AT =T (Lo, s -, Cp,)

GJ-Teilmengen Mit obiger Dekomposition erhalten wir eine Abbildung von Teil-
mengenbeschreibungspaaren (g, f) = ((Gi, Gy .nns G,’n) , (D’l, D,,..., D{I)) in GJ-Teil-
mengen durch

@)~ i00ecxipc () | rac=C, . b, tn, €D

1<i<m y’_‘igc{
1 1

Fiir die Ermittlung von GJ-Teilmengensequenzen in der Phase der Pfadanalyse
miissen die Mengen Gy, Gy, ...,Gy,, und Dy, D,,. .., Dy alle a priori bekannt sein,
um entsprechende generalisierte Konflikte generieren zu konnen. Diese Mengen
ergeben sich aus einer umfangreichen Analyse des Modells H, die sich stark an der
konkreten Représentation von G und | orientiert und daher in Abschnitt
beschrieben wird. Wir bezeichnen im Folgenden die Sequenzen von Teilmengen-

beschreibungspaaren mit
e () )

keN

k

Die vorgestellte Systematik ist nur eine Moglichkeit der Einfithrung von Grup-
pierungsmengen, die im R" und aufgrund der im Schritt-diskreten Hybriden Sy-
stem fiir Guard Sets verwendeten Ausdriicke nahe liegend ist und, wie wir in Ka-
pitel [p| sehen werden, ist die Systematik sogar durch rein syntaktisch operierende
Algorithmen ermittelbar. Andere Systematiken sind denkbar und sogar kombi-
nierbar mit der hier vorgestellten, so daf8 weitere, abstraktere Aspekte dhnlicher
Konlflikte einbezogen werden konnen, die sich nur aus analytischen Betrachtungen
ergeben konnen.

4.7.2.3 Pfadanalyse fiir GJ-Teilmengensequenz-Konflikte

Nach der vorgestellten Systematisierung der GJ-Teilmengenbildung wird nun die
zugehorige Erweiterung der Pfadanalyse betrachtet, um aus entsprechenden Teil-
mengen bestehende Konflikte aus dem Pfad zu extrahieren. Dabei beschréanken wir
uns hier zundchst auf Konflikte bestehend aus solchen Teilmengensequenzen, fiir
die die Ersatzfunktion [] definiert ist.

Dazu erweitern wir zunachst die Lésungsfunktion £, welche als £ : Cx2X — 2X
definiert ist, auf die Funktion £*: C* X 2X — 2X mit der folgenden Definition:
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LH, Z»s/

i:=0
k=0
C.=0
C;wtz@

¢ = (0, 70), (81, 1), - -+ (G, Ju)) Mt (G, i) = convert(yi, C;)
while C, UC% = 0 do
whilei+k <ndo ) ) )
ifi=0AL"(((Zo,jo), (§1, /1), -+, (§isk Jik)), Xo) = false then
Cii = C3% U {r(((S0, Jo), (31, 1), - - - » (Bisks Jisk)), X0))
i=i+k ) ) .
ifi>0A 'L*/(((g()/ jO)r (g1/~jl)r Ry (gi+k/ ji+k))r X) =~ fﬂlse then
Civ = Cin U ((Gi) 1), (Zi+1, Jix1)s - - s Givior Jivk)), X))}

i=i+k
i=i+1
end
ifCpUCy =0thenk:=k+1,i:=0
end
return (C;, Clin) % 15 :C—2C liefert C%;, 1'ip: C—2C liefert Cty,

Algorithmus 9: *: C — 2C % 2¢, Berechnung reduzierter Konfliktmengen C;”. und
C;, aus einem Konflikt ¢ = ((yo, Co), - - -, (Vn, Cn))-

Definition 28 (Losungsfunktion) Gegeben sei eine GJ-Teilmengensequenz c* € C* mit
¢ = ((gl, fl),..., (gn, fn)) und eine Menge kontinuierlicher Zustinde X C X. Die Lo-
sungsfunktion £*:C*x2X — 2% ist definiert als:

X wenn |c*| =0

{[fn] (x) 'x € (.E* (((QL]H), s (gn—l/]Tn—l))/X> N [gn])} wenn |c*| > 0

Der Begriff eines Konflikts wird unter Verwendung von £* anstelle von £ analog
zu Definition20]entsprechend erweitert, d.h. wir erweitern den Begriff auf Mengen
von GJ-Sequenzen, bei denen der ,,Grund” der Nichtlosbarkeit von £ bzgl. dieser
Sequenzen und der jeweiligen Menge X, bzw. X gleich ist. Die Funktionen £*" und
£ sind analog zu £’ und £’ definiert.

Die Isolation von Konflikten muf3 nun iiber Algorithmus 2l hinausgehend auch
die Bestimmung moglichst grofler Teilmengen mit einschlieffen und entsprechend
erweitert werden. Algorithmus E] beschreibt die Funktion 7* : C — 2¢ x 2C auf-
bauend auf Algorithmus |2l und ist um einen Funktionsaufruf 7~ : C* x 2X — C*
erweitert, welcher nach der Eingrenzung des Intervalls auf einen Konflikt ange-
wandt wird, bevor dieser der Ergebnismenge hinzugefiigt wird. Wahrend also r*
der Intervallbestimmung dient, ist 7 fiir die Verallgemeinerung der einzelnen GJ-
Paare innerhalb des Konflikts zustindig. Der von 1~ verwendete Algorithmus
substituiert versuchsweise fiir alle Elemente der Sequenz nacheinander die einzel-
nen Guard-, bzw. Jump-Komponenten durch die leere Menge bzw. die Funktion
Cr und priift, ob die Sequenz nach wie vor ein Konflikt ist. Falls ja, wird die
Substitution beibehalten, andernfalls nicht.

Wir erhalten durch diese Form der Pfadanalyse erheblich allgemeinere Konflik-
te, die wir mit dem Automaten AE ausschlieffen konnen. Bzgl. dieser Erweiterung
wird in Abschnitt die Berechnung der Guard- und Jump-Komponenten Sy-
stematik anhand der konkreten Reprasentation der Hybriden Modelle geschildert,
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i=0
while i <n do

j=0
while j <m do
(fr C) = CZi)
V = Tion
N O 2e)
if £7(c’, X) = 0 then
c=c
end
j=0
while j <n do
(7,0 = ¢
¢ = Cioniean
= Saog
if £7(c’, X) = 0 then
Ca(- — Cl
end
i=i+1
end
return c*

Algorithmus 10: 7 : C* X 2X — 2. Verallgemeinerung eines Konflikts ¢* =
(0, jo), (&1, 71) - - - (Zn, Ju)) bzgl. einer Ausgangsmenge X durch Teilmengenberech-
nung

wiahrend die erreichte Reduzierung der Iterationszahl in Abschnitt vorgestellt
und diskutiert wird.

4.8 Anwendung des Verfahrens auf Zeit-kontinuierli-
che Hybride Systeme

Die Einschrankung auf Schritt-diskrete Systeme, die wir bislang gemacht haben,
war motiviert durch

1. die Funktionalitdt industrieller Modelle, vorliegend als Case-Tool-, bzw. C-
Modell, welche keinerlei Zeit-Kontinuitit beinhaltet,

2. die einfachere Darstellung des iterativen Abstraktionsverfeinerungsverfah-
rens, sowie

3. Implementierungsaspekte, welche in Kapitel [6|beschrieben werden.

Die Technik des Ausschlusses von diskreten Zustandspfaden kann jedoch ohne
Einschrankung auch auf Zeit-kontinuierliche Systeme angewendet werden, wie in
[CEH*03] gezeigt. Die Schwierigkeit bei kontinuierlichen Systemen liegt hier in
der Realisierung der Losungsfunktion £ begriindet. Diese gestaltet sich sehr viel
aufwendiger, wenn kontinuierlichee Werteverldufe durch Differentialgleichungen
beschrieben sind. Wie jedoch bereits erwihnt, ist die Umsetzung der Losungs-
funktion austauschbar, insbesondere z.B. auch durch das in [CFH" 03] angewandte
Verfahren.
Die notigen Erweiterungen des w-Cecar Verfahrens sind die folgenden:
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Pfad in A: D {_\ /?\ D
@

| [ < 2y
Pfad in H: KO o Co\”_K’/ 1’§1\2’_'<2/ i L;,Ki LK,
SequenZ: (LO’KO”\{O!CO\_ L]’K]"YI’CI LZ’KZSYZSCZ{L35K39Y5>C3 rq; * 5 * s * )

Abbildung 4.13: Erweiterung der Pfadprojektion fiir Zeit-kontinuierliche Hybride
Systeme. Vgl. Abbildung[.3|auf Seite

e Mit I C 2 als der Menge aller Invarianten und F/ ¢ 2%~R" als der Menge
aller kontinuierlichen Vektorfelder des Zeit-kontinuierlichen Hybriden Au-
tomaten H verwenden wir anstelle der GJ-Sequenzen nun IF/ GJ-Sequenzen
der Form

<(Ln/ Kn/ Vn/ Cl’l)> 4 Li € I/ Ki € Ff/ Vi € G/ Cf € ]

e Die Funktion 0 zur Berechnung von GJ-Sequenzen aus abstrakten Pfaden
(Abschnitt[4.3.2.T)) erweitert sich wie in Abbildung dargestellt zu

O(ft) = {(tn, Kn, Yn, Cu)) mit
~ 1= ino (A7 (5in))
- i = f(a6m)
- yi=g(a" (1 5m))
- G= (@ (G %))

e Die Losungsfunktion bzgl. einer IFfG J-Sequenz ¢ = {(tn, K, Yn, Cn)) Wird zu

X wenn |c| =
G € (L ({1 01, 7m0, Gaen)), X)) N i
A1 e R>%, x: [0,7] = X : x(0) = x,x" = x(1), wenn |c| > 0
X' € yn, X(8) = 10 (X(1), £ € [0, 7], x(£) € 1

L, X) =

e Das in der Automatenkonstruktion verwendete Alphabet X besteht nun aus
Y=IxF xGx]J.

e Die Transitionsrelation des Kreuzprodukts zur Verfeinerung des abstrakten
Transitionsmodells A;;1 aus Abschnitt[d.3.4wird zu

. { ((1,01), (22,92)) | (1, 22) € EA(g1,0,q2) € Te At €T 1 £ = a7 (21, 22)A }
T\ o= (0@ (@), f@(21)), (), j(1) A g2 € F

Da in dem Kreuzprodukt das Ubereinstimmungskriterium fiir eine Transition
sich aufgrund der Einbeziehung von Invarianten und kontinuierlicher Vek-
torfelder des Ausgangszustands deutlich verscharft hat, wird es wesentlich
mehr Zustdande geben, die bedingt durch fehlende eingehende Transitionen
trivial unerreichbar sind.
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Damit ist das Verfahren einschlieSlich der erweiterten Minimierung aus Abschnitt
(4.7 1) vollstindig auf Zeit-kontinuierliche Hybride Systeme nach Definition [7/] um-
gestellt.

Auch die Einfiihrung von Teilmengensequenzen aus Abschnitt 1463t sich
generell tibertragen, sollte hier jedoch gegeniiber der in Abschnitt darge-
stellten Dekomposition entsprechend angepasst werden, so daf8 hier Invarianten
und kontinuierliche Vektorfelder gleichermafien bzgl. gemeinsamer Auswirkun-
gen auf den Berechnungsablauf gruppiert werden. Auch hier bietet sich sicherlich
eine Dimensions-spezifische Systematisierung an.

4.9 Vergleich zu anderen Verfahren

Von den existierenden, in der Einleitung bereits erwdhnten iterativen Abstrakti-
onsverfeinerungsverfahren haben zwei von diesen am meisten Gemeinsamkeiten
mit dem hier vorgestellten Verfahren. Dies ist zum Einen der INFINITE-STATE-CEGAR
Algorithmus angewandt auf Hybride Systeme [CFH03] und zum Anderen die
Erreichbarkeitsanalyse in Hybriden Systemen durch Pfad-gelenkte Pradikatenab-
straktion [ADI02, [ADIO3|]. Beide werden in den folgenden Abschnitten vorgestellt,
sowie Gemeinsamkeiten und Unterschiede zum w-Cegar Verfahren diskutiert.

Im Bereich des Bounded-Model-Checking (BMC) finden sich ebenfalls Parallelen
zu dem w-CEGAR Ansatz. So wird in dem BMC-Werkzeug fiir Hybride Systeme
namens HYSAT [FHO5|] die Generalisierung von Konflikten auf SAT-basierter Ebene
praktiziert und soll daher ebenfalls Erwdhnung finden.

Im Anschluss wird eine alternative Konstruktion fiir Automaten auf Basis von
LTL-Formeln vorgestellt.

4.9.1 INFINITE-STATE-CEGAR fiir Hybride Systeme

Das INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren aus [CFH' 03| ist ein vollautomatisches itera-
tives Abstraktionsverfeinerungsverfahren, mit dem Zeit-kontinuierliche Hybride
Systeme entsprechend der Definition[7]auf Seite 27] verifiziert werden kénnen. Das
Verfahren folgt dabei der bereits in [CGJT00] erhobenen Maxime, daf3 es ,,wiin-
schenswert ist, die grobste Verfeinerung [zwischen den Iterationsschritten] zu er-
zielen, welche die [ungiiltigen] Gegenbeispiele eliminiert, da dies dem kleinsten
abstrakten Modell entspricht, das fiir die Verifikation geeignet ist’ﬂ

Fiir die Validierung der Pfade (Pfadanalyse) kommen dabei Polyeder-basierte
Uberapproximationen des Zustandsraums zum Einsatz, wobei zwischen verschie-
den groben Uberapproximationen gewihlt werden kann, um einen geeigneten
Trade-off zwischen Genauigkeit und Berechnungsaufwand zu erreichen. Auch hier
wird das fiir die Unlosbarkeit der kontinuierlichen Berechnungsschritte relevan-
te Pfad-Teilstiick bestimmt, jedoch streng gekoppelt an die diskreten Transitionen
und diskreten Zustdnde des abstrakten Pfades. Das Validierungsverfahren ist in
dem Ansatz ebenso wie in dem in dieser Arbeit vorgestellten Ansatz prinzipiell
austauschbar.

Unterschiedlich hingegen ist die Verwendung der Validierungsinformation zur
Generierung des abstrakten Transitionsmodells fiir den folgenden Iterationsschritt.
Nachdem der Pfad fiir ungiiltig erklart und das minimale Pfadfragment bestimmt
worden ist, welches ursdchlich fiir die Unlosbarkeit der Berechnung ist, so wird
dieser Pfadausschnitt aus dem Modell dergestalt eliminiert, dafd diese Transitions-
folge nicht mehr Teil eines Pfades in Prafix-, Infix- oder Suffixstellung sein kann.

(’engl.: ,Itis desirable to obtain the coarsest refinement which eliminates the counterexample because
this corresponds to the smallest abstract model that is suitable for verification.”
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(c) Transitionsystem nach 2. Verfeinerung

Abbildung 4.14: Abstraktes Transitionssystem A. Transitionsbeschriftungen bezie-
hen sich auf GJ-Paare, welche sich durch Projektion auf Hybrides System H ergeben.

Dabei werden dem Modell fiir ein Fragment der Lénge 7 eine Anzahl von n—1 Zu-
standen hinzugeftigt. Da an dieser Stelle nicht die Formalisierung des Verfahrens
aus [CFH" 03] erkladrt werden soll, beschranken wir uns fiir die Verdeutlichung des
Ansatzes auf ein Beispiel.

In Abbildung ist ein abstraktes Transitionssystem abgebildet, wobei die
Transitionsbeschriftungen a, b, c jeweils GJ-Paare darstellen, die nicht Teil des Tran-
sitionssystems sind, hier aber dennoch beigefiigt worden sind, um die den Transi-
tionen zuzuordnenden Berechnungen zu illustrieren. Angenommen, die Erreich-
barkeit des Zustands ss5 soll verifiziert werden und der Model-Checker hat nun
den Pfad 7t; = (s, 51,52, 53, 54, 55) errechnet. Nehmen wir an, die Pfadanalyse ergibt,
dafl das Pfadfragment (s1, sy, 53,54) keine dazugehorige Berechnung im kontinu-
ierlichen Zustandsraum besitzt, der Pfad daher fiir ungiiltig erklart werden muf.
Das Verfahren in [CFH*03] bewerkstelligt diesen Pfadausschlufs durch eine Repli-
kation aller vom ersten und letzten Zustand des Pfadfragments eingeschlossenen
Zustdnde, in diesem Falle s, und s3, welche repliziert werden durch s}, und s}. Die
Transitionen werden dabei so ergianzt, daf$ alle Laufe, die nicht das auszuschlie-
Bende Pfadfragment (s1, s, 53, 54) besitzen, weiterhin beobachtbar sind. Dabei sind
ein Zustand s und dessen Replikation s’ in einem Lauf gleichermafien als Zustand
s zu betrachten.

Nach dieser Transformation ist also fiir die folgende Iteration als ndchstes ins-
besondere der Lauf ft; = (so, 7,57, 5}, 54,85) ein moglicher Pfad, der vom Model-
Checker gefunden wiirde. Wie bereits durch die Transitionsbeschriftungen an-
gedeutet, gehen wir in diesem Beispiel davon aus, dafd die durch 7t; induzierte
GJ-Sequenz die Folge O(ft1) = (a,b,c,a,b) ist, der Grund fiir das ausgeschlos-
sene Pfadfragment also die Teilsequenz (b, c,a) ist und (b, c,a) somit ein invari-
anter Konflikt. Nun ist die GJ-Folge fiir fti; 0(ftiz) = (b,c,a,c,a,b), enthdlt also
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insbesondere wieder den Konflikt (b, c,a), wodurch 7, ebenfalls fiir ungiiltig er-
klart werden mufS. Und damit noch nicht genug, so wird der nachste Pfad nach
entsprechender Verfeinerung des Modells iiber den Zustand sy verlaufend mit
iy = (So,81,92,83,89,85,54,85,95,54,85) zum dritten Mal aufgrund desselben Kon-
flikts invalidiert.

Dieses Beispiel verdeutlicht den Unterschied zwischen [CFH*03] und dem in
dieser Arbeit vorgestellten Ansatz. Durch das Erlernen des Konflikts (b, ¢, a) in ei-
nem w-Automaten wire dieser generell in keinem Lauf des abstrakten Transitions-
systems mehr vorhanden und mithin die zuletzt betrachteten Iterationen hinfallig.
Damit kann die Anzahl der Iterationen in dem w-CeGar Ansatz nur kleiner sein als
in [CFH*03].

Mafinahmen, wie die (noch) weitergehende Verallgemeinerung durch Aus-
schluB von GJ-Teilmengensequenzen, wie in Abschnitt beschrieben, sind bei
diesem Verfahren nicht moglich, so daf$ die zu erwartende unterschiedliche Anzahl
an benotigten Iterationen des w-CeGAR und des INFINITE-STATE-CEGAR Verfahrens
noch sehr viel erheblicher differieren werden, als obige Uberlegung bereits andeu-
tet.

Die Autoren stellen in [CEH*03] fest, dafs ,,die Berechnung der Nachfolgerzu-
stdnde [der kontinuierlichen Berechnungen zur Validierung des Pfads] gewohnlich
der teuerste Schritt in der Verifikation hybrider Systeme darstellt’ Abgesehen da-
von, dafs fiir grofle diskrete Zustandsrdume diese Aussage nicht unbedingt zutref-
fend ist, so ist doch etwas verwunderlich, daf8 unter Kenntnis dieser Problematik
von den Autoren ein Verfahren vorgeschlagen wurde, welches eben diese Berech-
nung mehrfach im Rahmen der vielen Iterationen wiederholen mufi. Aufgrund
unserer in Abschnitt[d.1.2]geschilderten Beobachtung ist sogar ein Wiederholungs-
faktor zu erwarten, der mit der Grofle des Zustandsraums und der Lange der
ermittelten Pfade in etwa in gleichem Mafle ansteigt. Vor diesem Hintergrund
erscheint der Versuch, die von den Autoren offenbar ohnehin als klein angenom-
menen diskreten Zustandsrdaume gemdfs eingangs zitierter Maxime auch fiir die
Abstraktionen so klein wie moglich zu halten, etwas verwunderlich.

Da sich der beschriebene Pfadausschlufs in dquivalenter Weise im w-CeGar
Verfahren durch Ausschluss der jeweilig zugehorigen Zustandspaare der Transiti-
onskette nachvollziehen lasst, indem beispielsweise das Pfadfragment (s1, s, 53, 54)
durch Erlernen der Sequenz ((s1,52),(S2,53), (s3,54)) mit . = Z X Z ausgeschlos-
sen wird, sind diesbzgl. exakte Vergleiche hinsichtlich der Iterationszahlen zwi-
schen beiden Verfahren moglich. Experimentelle Vergleiche in Kapitel [7.4 werden
entsprechend zeigen, inwieweit sich obiges Problem bei grofieren Modellen ver-
schlimmert, zumal die beschriebenen Erweiterungen des w-Cecar Verfahrens sich
nicht auf das INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren in [CFH" 03] iibertragen lassen.

49.1.1 Erweiterung um Zustandssequenzfragmente

Neuere Verbesserungen des Verfahrens sind in [FCJKO05|] geschildert und zielen
im Wesentlichen auf eine effizientere Auswahl der auszuschliefenden Fragmente
eines Pfades ab. Die Verfeinerung des abstrakten Modells ist dabei unverdndert,
mit allen bereits diskutierten grundsétzlichen Konsequenzen bzgl. der Iterations-
anzahl. Dennoch verfolgt das Verfahren einen interessanten Ansatz, um die An-
zahl der Iterationen durch Effekte wie in Abschnitt [4.3.2.3 betrachtet und in Ab-
bildung auf Seite [44] dargestellt zu reduzieren, indem Pfadfragmente, wenn
moglich, an zentraler Stelle im abstrakten Transitionssystem auszuschliefSen, um
moglichst viele falsche Gegenbeispiele abzudecken.

7engl.: , The computation of sets of successor states is usually the most expensive step in hybrid
system verification.”
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Das fiir diese Analyse erforderliche Verfahren ist in einen explizite Zustands-
reprasentationen verwendenden Model-Checker (explicit state model-checker) inte-
griert, so daf$ kein gewohnlicher Model-Checker (finite-state model-checker) fiir die-
ses Verfahren zum Einsatz kommen kann.

Die Analyse wird durch die Verwaltung von Mengen von Pfadfragmenten # in
Form von Zustandssequenzen durchgefiihrt, von denen mindestens ein Fragment
(sp) € F jeden moglichen Pfad 7t zu der Menge der zu erreichenden Zustdnde
Sy im diskreten Zustandsraum ,schneidet” (cut), also als Teilsequenz in Préfix-,
Infix- oder Suffixstellung in 7t vorkommt. Zur Berechnung einer minimalen Menge
solcher Pfadfragmente kommen verallgemeinerte Algorithmen zur Berechnung
von minimalen Cutting Sets von Graphen zum Einsatz. Im Falle einer vollstindigen
minimalen Pfadfragmentmenge %, kann fiir jeden Pfad 7t das ideale Pfadfragment
bestimmt werden, welches

1. am einfachsten bzgl. der kontinuierlichen Berechnung zu (in-)validieren ist
und

2. am meisten Pfade ausschliefst.

Die Fragmente in ¥ werden dabei wéhrend einem, von dem in Abschnitt
dargelegten Verfahren verschiedenen Model-Checking-Algorithmus im Falle der
Giltigkeit sukzessive erweitert, bis entweder das Fragment eine bestimmte Lange
mit/ < 4 tiberschritten hat, oder das Fragment bereits zu einem Zustand in Sy fiihrt.
Bei Fragmenten langer als ! wird der gesamte Pfad zu Sy als Fragment hinzugefiigt.
Wenn das Fragment validiert werden kann, ist ein giiltiger Pfad gefunden.

Das Verfahren dient gleichzeitig der Reduzierung des Validierungsaufwands,
indem mit Gewichtungen der Transitionen die Validierungskosten abgeschatzt
und die ,glinstigsten”, d.h. am einfachsten zu validierenden Fragmente bei der
Pfadsuche gewihlt werden konnen.

Das Verfahren ist aufgrund der Berechnung von vollstindigen Mengen von
Pfadfragmenten nicht auf groflere Transitionssysteme anwendbar, da es selbst bei
endlicher Lange in einem Transitionssystem im Allgemeinen exponentiell viele Pfa-
de gibt. Inwieweit symbolisches Model-Checken in diesem Verfahren anwendbar
wadre, bliebe noch zu spezifizieren, da die Pfade wahrend der Fragmenterweite-
rung berechnet werden und eine Umsetzung auf symbolischer Ebene nicht trivial
erscheint. Die experimentellen Resultate in [FCJKO5] ergeben eine Performanzver-
besserun von 1% gegentiber dem Verfahren in [CEH*03].

4.9.2 Priadikaten-Abstraktion

Das in [[ADIO2] beschriebene Verfahren zur Verifikation Hybrider Systeme basiert
auf einer Pradikat-basierten Abstraktion, welche eine manuelle Selektion bzw. Er-
ganzung von Pradikaten voraussetzt. In einer in [[ADI03] beschriebenen weiterent-
wickelten Version wird dieser Schritt automatisiert und in einer ausfiihrlicheren
Abhandlung in [ADI06] beschrieben. Wir beschreiben zunéchst die manuelle Vari-
ante.

Die Pradikate, welche analog zu Guard Sets Teilmengen des kontinuierlichen
Zustandsraums durch Vergleichsausdriicke beschreiben, konnen bei diesem Ver-
fahren aus dem Modell abgeleitet werden, konnen bzw. miissen jedoch auch ma-
nuell erganzt oder ausgewdhlt werden. Die zu verifizierenden Systeme sind Zeit-
kontinuierlich, die Berechnungen auf dem Modell gleichermafien wie die Pradikate
fur eine effiziente Berechnung auf lineare beschrankt, was jedoch auch hier keine
grundsitzliche Einschrankung darstellt. Wir beschrianken die Beschreibung des

8Von 28,1 auf 27,8 Sekunden fiir ein einzelnes angegebenes Experiment
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Verfahrens fiir einen einfacheren Vergleich auf Schritt-diskrete Hybride Systeme
nach Definition[§} Das abstrakte Transitionssystem definiert sich hierfiir wie folgt:

Zustandsraum  Fiir k Pradikate wird der abstrakte Zustandsraum Z durch Z =
Z x BF beschrieben, wobei Z den diskreten Zustandsraum des Hybriden Systems
nach Definition [7] bezeichnet. Jedem Préddikat p; wird mithin also eine boolsche
Variable b; zugeordnet. Die Wahrheitswerte dieser boolschen Variablen korrelieren
mit dem Wahrheitsgehalt der betreffenden Pradikate. Wir bezeichnen die Menge
aller kontinuierlichen Zusténde, fiir die ein boolscher Vektor (b;) den jeweiligen
Wahrheitsgehalt der dazugehorigen Pradikatenmenge beschreibt, mit X, d.h.

Xy = lx € XIV1 <i <k:pi(x) = b}

Transitionsrelation Die Transitionsrelation sieht fiir zwei Zustinde 21 = (z1, (bx))
und 2, = (zy, (b;{)) genau dann eine Transition (£1,2,) vor, wenn gilt t = (z1,22) €
T Adx e Xy Ng(t) : Ay € Xy = y € j(£). Die Berechnung der Transitionsrelation
ist dabei insofern sehr aufwendig, als daf} sie fiir jede Transition des abstrakten
Systems einzeln durchgefiihrt werden muf.

Daher wird in [ADI02] eine Tiefensuche des Zustandsraums verwendet, welche
die Menge der ausgehenden Transitionen fiir einen Zustand (z1, (bx)) wéhrend des
Verifikationsprozesses (on the fly) berechnet.

Vergleich der Verfahren Bei der Betrachtung der Transitionsrelation ist festzu-
stellen, dafs fiir jeden Lauf alle Pradikate parallel observiert werden, unabhéngig
davon, ob diese moglicherweise in einen Konflikt fithren konnen oder nicht. Daraus
resultiert eine erhebliche Anzahl von zusitzlichen Zustanden und Transitionen, die
fiir den Ausschluf3 bereits beobachteter ungiiltiger Pfade irrelevant sind.

Die Pradikatkombinationen beschreiben konvexe Polyeder und partitionie-
ren entsprechend den kontinuierlichen Zustandsraum X in die Partitionsmenge

Xpr = {X|bx € BY). Diese ist mit der in Abschnitt auf Seite beschriebenen
Partitionierung X, = {x(9)lg € Q} des w-Cecar Verfahrens zu vergleichen. Wenn die
manuell vorgegeben Pradikate in ihren Kombination u.a. diese Menge beschreiben
wiirden, formal X, C Xp:, wére das Verfahren theoretisch in der Lage, die glei-
chen Pfade zu ermitteln. Sehen wir einmal von der praktischen Unmoglichkeit ab,
von einem Benutzer die Aufstellung der dazugehorigen Préadikate fiir grofse Sy-
steme erwarten zu konnen, so bleiben weiterhin zwei Unterschiede im abstrakten
Transitionssystem:

1. Die Anzahl der Partitionen [Xp| = 2¥ ist fest vorgegeben und nur in 2er Poten-
zen veranderbar gegentiber X, | = |Q|. Somit ist die Partitionierung zwangs-
laufig suboptimal. Unter Umstanden sind einige der Partitionen zwar leer,
jedoch kann bzgl. eines n-flichigen Polyeders nicht vermieden werden, 2"/
kollaterale Partitionen zu erhalten, da sdmtliche Pradikate auch in negierter
Form den dualen Zustandsraum beschreiben, welcher nur bei parallelen ge-
geniiberliegenden Begrenzungen in entsprechenden Pradikatkombinationen
leer sein kann.

2. Selbst bei Beschrankung auf die abstrakten Zustande (z, (bx)), fiir die dg €
Q: Xy = x(g) gilt, sind dennoch erheblich mehr Transitionen vorhanden,
da jeder mit dem Jump Set erreichbare Zielzustand im kontinuierlichen Zu-
standsraum bzgl. der Partitionen unterschieden und der zugehérige abstrakte
Zustand eingenommen werden kann. Im Gegensatz dazu wird bei dem w-
CEGaR Verfahren nach Bildung des Kreuzprodukts nur zwischen fiir Konflikte
relevanten Zustinden unterschieden. Ist kein Konflikt aufgrund unterschied-
licher Préfixe relevant, wird der Zustand gy eingenommen.
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Durch die Vorgabe beliebiger Pradikate wird eine Abstraktionsmoglichkeit dhnlich
der in Abschnitt[d.7.2auf Seite[/7|beschriebenen Teilmengensequenzen ermoglicht,
ohne dafs dadurch obige Aussagen zu relativieren wiren, da insbesondere die
Partitionierung bei Verwendung von GJ-Teilmengensequenzen sich nicht dndert.

Wenn das Verfahren effizient das abstrakte Transitionssystem berechnen wiirde,
was bei Schritt-diskreten Systemen und limitierten GJ-Paaren durchaus ebenfalls in
Form eines Kreuzprodukts mit einem getrennt konstruierten Automaten moglich
wadre, so wére bei Austausch der expliziten Tiefensuche durch effiziente Finite-
State Model-Checker dieser Ansatz auch fiir grofle Hybride Systeme geeignet,
wenn die jeweiligen Abstraktionen auch zu erheblich grofieren und komplexeren
Transitionssystemen fiihren. Da das Problem der Pradikatenbestimmung jedoch
noch ungelost ist, betrachten wir nun das diesbeziigliche Vorgehen, das in [ADIO3]
beschrieben ist.

Automatische Pradikatenbestimmung Die automatische Priddikatenbestim-
mung bzgl. eines Pfades t = (20,%1,...,%i,2i41,...,2,) erfolgt auf Basis der er-
sten Transition t = (z;, zi41), welche fiir die Ungtiltigkeit des Pfades verantwort-
lich ist. Es gilt fiir die Losungsmenge R; der durch den Pfad bis zum Zustand
2; durchgefiihrten, durch eine dhnlich zu der in Abschnitt beschriebenen
Pfadprojektion ermittelten Berechnungen R; := L(6((20,21, .. .,2), Xo) # 0, wah-
rend Riy1 == L(0((20, 21, - - -, 2i, 2i41), Xo) = 0. Sowohl Darstellung als auch Verfahren
zur Berechnung von R; sind in [ADI03] verschieden von den in Abschnitt
eingefiihrten Funktionen 6 und £, jedoch eignet sich deren Wiederverwendung an
dieser Stelle ideal fiir eine Beschreibung des Verfahrens in [ADI03] und erspart die
Beschreibung von Details geringerer Relevanz. Durch die Einfithrung der Pradika-
tegilt: 2; = (z;, (br)) AR; € Xp,y- Es gilt X,y N g(F) # @ mit g(f) als dem der Transition ¢
zugeordneten Guard Set, da sonst die Transition (£;, Zi;1) nicht existiert hatte , wah-
rend R; N g(t) = 0, weil andernfalls R;;; nicht leer gewesen wire. Aufgrund dieser
Diskrepanz wird nun nach zusétzlichen m Pradikaten gesucht, wobei m moglichst
klein sein sollte, welche eine Unterscheidung zwischen X,y und g(t) ermoglichen.
Damit hitte das verfeinerte Transitionssystem nach Berechnung der neuen Transi-
tionsrelation dann keine Transition mehr von Z; = (z;, (bxym)) 20 Ziy1 = (2i31, (b;{ )¥
da aufgrund der nun moglichen Unterscheidung X, y N g(t) = 0 gilt, so daf$ 7
nicht mehr auftreten kann.

Das Problem der Bestimmung moglichst weniger neuer Pradikate zur Unter-
scheidung zweier durch Mengen von Polyedern dargestellter Mengen ist bereits in
drei Dimensionen NP-vollstandig [D]90]. Nur im einfachen Fall zweier sich nicht
tiberschneidender Polyeder existiert eine Losung mit linearem Aufwand in der
Anzahl der Polyederflachen, die mit genau einem Pradikat auskommt, welches die
beiden zugehorigen Halbraume unterscheidet. In dem Verfahren wird daher eine
iterative Heuristik angewandt, welche die Polyedermengen in einzelne Polyeder
unterteilt und diese jeweils durch ein neues Pradikat unterscheidet. Dabei kénnen
unterschiedliche Strategien fiir die Unterteilung Anwendung finden, wie z.B. Aus-
wihlen von Préadikaten, die jeweils die grofite Menge von Polyedern trennen oder
Maximierung der Volumen der zu trennenden Polyeder.

Vergleich der Partitionierung Abgesehen davon, daf$ der Einsatz von Heuristi-
ken moglicherweise die Anzahl der in jedem Schritt notwendigen Pradikate mog-
licherweise mehr als fiir das Verfahren nétig erhoht, so sind bereits bei theoretisch
optimaler Pradikat-Anzahl zur Trennung der oben beschriebenen Polyedermengen
ein bis mehrere Pradikate zur Behandlung eines ungiiltigen Pfades notwendig. Dar-
aus resultiert fiir m neue Préadikate, m > 1, eine Erhohung der Partitionsanzahl um
den Faktor 2™ in jeder Iteration, d.h. wenn vorher [ Partitionen vorhanden waren,
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so sind es nach dieser Verfeinerung bis zu (I — 1) - 2™ zusétzliche neue Partitio-
nen, soweit die Pradikate nicht zu existierenden Pradikaten parallele Halbraume
beschreiben. Im Vergleich dazu wird bei dem w-Cecar Verfahren die Zahl der
Partitionen additiv um eine Anzahl erhoht, die der Anzahl neuer Zustinde im
w-Automat entspricht und insbesondere durch Minimierungseffekte sogar nega-
tiv sein kann. Da die Partitionen des w-Cecar genau diejenigen sind, die fiir den
Ausschluf8 von ungiiltigen Pfaden benotigt werden, erscheint die Partitionierung
des obigen Verfahrens im direkten Vergleich ineffizient, da trotz eines vielfachen
an Partitionen zunéchst kein zusétzlicher Nutzen erzielt wird. Es besteht jedoch
die Moglichkeit, dafd einige der zusétzlichen (I — 1) - 2" Partitionen praventiv an
dem Ausschluf$ kiinftiger ungiiltiger Pfade beteiligt sein werden und damit Wie-
derverwendung finden.

Es gibt keine Mafinahme, die im Verlauf eines Pfades die nicht mehr relevan-
ten, durch Guard Set Trennungen vorheriger Transitionen notwendig gewordenen
Pradikate zu entfernen, so dafs diese einschliefslich der Konsequenzen fiir die Parti-
tionierung und den damit einhergehenden zusatzlichen abstrakten Zustinden den
gesamten Pfad, sowie kiinftige Iterationen der Abstraktionsverfeinerung begleiten.
Demgegentiiber ist im w-Cecar Verfahren eine Partition mitsamt deren abstrakten
Zustand nur im Falle eines sich moglicherweise anbahnenden Konflikts im Pfad
relevant und kann durch Minimierung sogar im Verlauf der Iterationen wieder mit
anderen Zustdnden im Rahmen der Minimierung vereinigt werden.

4.9.3 HySAT

Neben dem in Kapitel [2] vorgestellten CTL-basierten Model-Checking Verfahren
existieren auch sog. Bounded-Model-Checking Verfahren (BMC), die im Gegensatz
zu Erstgenanntem die Erreichbarkeit eines Zustands innerhalb einer festen Pfad-
lange k berechnen koénnen. Typische Vertreter dieser Technik sind SAT-basierte
Verfahren (Satisfiability), die die als boolsche Funktion kodierte Schrittfunktion, die
in Abschnitt[2.2.2.1]auf Seite [14] vorgestellt wurde, fiir k Schritte abrollen und somit
durch Aufstellung einer boolschen Gleichung auf ein Erfiillbarkeitsproblem abbil-
den [BCC*99, [GKvV93]. Diese Verfahren haben sich fiir kleine k als sehr effizient
erwiesen, eignen sich jedoch in reiner Form nur zur Falsifikation, d.h. soweit kein
Pfad der Lange k gefunden werden kann, konnen immer noch Pfade der Linge
I # k existieren. Daher sind SAT-basierte Techniken in dieser einfachen Form nur
fur Falsifikation von Eigenschaften in LTL-, nicht jedoch in CTL-Form geeigneﬂ
Es gibt jedoch weitergehende Ansétze der SAT-basierten Techniken, mit denen in-
duktiv auch vollstandige Verifikation ermoglicht wird, wie z.B. [dMRS03], welche
selbst die Verwendung von CTL-Formeln nicht ausschliessen.

SAT-basierte Techniken finden ebenfalls Anwendung fiir Bounded Model-
Checking von Hybriden Systemen [WW99||ABC*02,[dMRRS03, BDS02]. Hier kon-
nen ebenfalls Strategien zum Ausschluss generalisierter Konflikte eingesetzt wer-
den, wie das BMC-Werkzeugs HYSAT [FHO05] demonstriert. Das Hybride System
liegt hier als logischer Ausdruck fy vor, in dem einige boolsche Variablen den dis-
kreten Zustandsraum, und andere den Wahrheitswert linearer (Un-)Gleichungen
kodieren, welche die kontinuierlichen Berechnungen des Systems beschreiben. Ein
Backtracking-Verfahren (Davis-Putnam-Loveland-Logemann, DPLL) wird verwen-
det, um giiltige Belegungen der boolschen Variablen zu finden. Fiir Variablen, die
lineare (Un-)Gleichungen kodieren, wird ein Solver mit der Losung des korre-
spondierenden (Un-)Gleichungssystems betraut. Existiert keine Losung, kann das

Natiirlich kann jede CTL-Formel fiir eine begrenzte Schrittzahl in eine LTL-Formel transformiert
werden, indem alle im Sinne der CTL-Formel giiltigen Laufe der Lange k als LTL-Formeln disjunktiv
kombiniert werden. Dies wird auch als bounded CTL bezeichnet.
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Backtracking Verfahren nach alternativen Belegungen suchen, bis entweder eine
Losung sowohl auf SAT-Ebene, als auch auf Ebene des kodierten (Un-)Gleichungs-
systems fiir den gesamten Ausdruck gefunden wird, oder die Existenz einer Losung
ausgeschlossen werden kann. Letzteres ist effizient durch Ausschlufs umfassender
Teilbelegungsmengen im Rahmen der Baum-féormigen Suchprozedur moglich.

Neben verschiedenen Optimierungen zur Effizienzsteigerung der Belegungs-
suche werden Konflikte im linearen (Un-)Gleichungssystem nach dhnlichem Mu-
ster verarbeitet wie bei dem w-Cecar Verfahren. Minimale Konflikte sind hier als
Teile des (Un-)Gleichungssystems représentiert (irreducible infeasible subsystems),
die durch Teilbelegungen der boolschen Variablen zur Kodierung des (Un-)Glei-
chungssystems vorliegen. Die Konflikt-reprasentierenden Teilbelegungen werden
wiederum in aussagenlogischer Form f, kodiert und in negierter Form der zu
losenden Gesamtgleichung fy konjunktiv hinzugefiigt.

Da ein Konflikt ¢ bei k abgerollten Schritten auch hier nach Minimierung nur
ein Teilintervall [k, k. + I.] abdeckt, wird ein globaler Ausschlufs des Konflikts
durch Reinstanziierung von f; in den iibrigen k — I, Schritten mit f!, f2,..., f&*
erreicht (index shifting), welche in negierter Form mit der Gesamtformel f konjugiert
werden, d.h. in einem Backtracking Schritt erhalten wir die neue Gesamtformel f’
aus f mit

fr=fa=fin=fin-aaf

Somit ist auf SAT-Ebene ausgeschlossen, erneut eine Belegung der Variablen
zu versuchen, die den Konflikt ¢ beinhaltet. Diese Technik wird hier als Isomor-
phieinferenz (isomorphy inference) bezeichnet und entspricht damit im w-Cecar Ver-
fahren dem Lernalgorithmus des w-Automaten. Wihrend die Verwendung eines
w-Automaten den Gegebenheiten des CTL-Model-Checkings angepasst ist, ist der
Reinstanziierungsansatz eine effiziente Realisierung der gleichen Funktionalitit
auf SAT-Ebene fiir eine begrenzte Tiefe k.

Aufgrund der engen Integration des Solvers mit dem SAT-basierten Model-
Check-Verfahren ist HYSAT sehr effizient. So ist auf kleinen diskreten Zustands-
raumen das HYSAT-Verfahren auch deutlich effizienter als w-Cecar, da Aufrufe
eines externen Model-Checkers hier nicht vorhanden sind. Fiir grofiere diskre-
te Zustandsraume liegen im HYSAT-Verfahren leider noch keine experimentellen
Daten vor.

Ein direkter Vergleich mit dem w-Cegar Verfahren ist jedoch aufgrund der un-
terschiedlichen Anwendungsfille ohnehin nur begrenzt méglich. So ist HYSAT
nicht fiir Zertifizierungszwecke geeignet, da ein Ergebnis der Form H | ¢ nicht
ermittelt werden kann. Dartiber hinaus existiert bei SAT-Techniken die bereits er-
wiahnte Beschrankung auf LTL-Formeln begrenzter Schrittzahl fiir die Eigenschaft

®.

49.4 Automatenkonstruktionsverfahren

Fiir die Konstruktion von Biichi-Automaten aus LTL-Formeln werden tiblicher-
weise die Verfahren [GPYWO95] sowie deren in [DGV99] beschriebene Erweiterung
zitiert. Das Tableau-basierte Verfahren beruht auf einer systematischen Zerlegung
der LTL-Formel in atomare Teilformeln und dem Aufbau eines Graphen dessen
Knoten, die spéteren Zustdnde, mit Teilmengen der LTL-(Teil-)-Formel beschriftet
werden. Der Graph ist prinzipiell exponentiell in der Grofle der LTL-Formel und
reprasentiert einen Automaten, der i.d.R. nicht minimal ist. Daher werden Heu-
ristiken wie syntaktische Vereinfachungen verwendet, um den Zustandsraum der
erzeugten Automaten zu reduzieren.

Insbesondere der Algorithmus in [SB0O0] erzielt erheblich kleinere Automaten
als die Vorgiangerverfahren durch Verwendung von Formelumstellungen, bool-
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spez. Algorithmus Wring 1.1.0
LTL-Formel Zustinde | Zeit Zustinde Zeit
—-F(a A Xb) 2 0,1s 4 0,1s
—=F(a A X(b A Xc)) 4 0,1s 12 0,2s
—F(a A X(D A X(b A Xc))) 8 0,1s 20 0,6s
=F(a A XD A X(c A Xd))) 8 0,1s 36 1,6s
=F((a AXD) V (a A X(c A XD))) 4 0,1s 6 0,1s
=F((a AX({® A Xc) V (b A X(a A Xd))) 16 0,1s 25 1,0s
=F((a AX(bAXc)V (anX(an X(d A Xc)))) 64 0,1s 28 2,6s
=F((a AX(b A Xc) V (b A X(e AX(f A Xd)))) 32 0,1s 180 100,2 s
=F((a AXOAXc)V (b AXeAX(fA 64 0,1s 288 551,7s
Xd))) V (x A Xc))
=F((@a AX(bAXc)V (bAXeAX(fA 256 0,1s 2160 161871 s
Xd) V (e A X(f A X(g A XR))))

Tabelle 4.4: Vergleich der Automatengrofien des speziellen Konstruktionsalgorith-
mus unter Berticksichtigung der in Abschnitt[4.7.2.T|auf Seite[/8|beschriebenen De-
terminisierung und dem LTL-Formel basierten Wring Algorithmus [SB00, FSO1] fiir
einige sehr kleine LTL-Formeln. Die Rechenzeiten wurden auf einem G4-PowerPC-
Prozessor mit 1,42GHz mit 512MB RAM Hauptspeicher ermittelt

schen Optimierungstechniken und Vereinfachungen der Transitionsstruktur und
Akzeptanzbedingungen des erzeugten Biichi-Automaten durch Simulation des-
selben. Der Algorithmus geht dabei von atomaren Propositionen aus, welche sich
nicht gegenseitig ausschliefen, d.h. die LTL-Formeln kénnen auch atomare Propo-
sitionen beinhalten, welche im gleichen Schritt gelten konnen, d.h. die Laufe des
konstruierten Automaten akzeptieren nicht Worter bestehend aus atomaren Propo-
sitionen, sondern aus Teilmengen der Menge aller atomaren Propositionen. Daher
ist fiir Vergleiche der in Abschnitt[d.7.2.T)auf Seite [/§ beschriebene determinisierte
Automat heranzuziehen.

Der Algorithmus funktioniert sehr verschieden von dem in Abschnitt[d.3.3.2]auf
Seite[52)dargelegten, weshalb hier auf einen operativen Vergleich der Algorithmen
verzichtet wird. Der Algorithmus ist in einer in Perl geschriebenen Implemen-
tierung namens Wring verfiigbar [ESO1]], welche ersatzweise im Folgenden fiir
experimentelle Vergleiche mit dem hier vorgestellten spezialisierten Algorithmus
herangezogen wird.

Auch Wring erwartet gemédf des in [SB0O0] beschriebenen Verfahrens sich nicht
ausschlieffende atomare Propositionen. Ein Vergleich mit Automaten mit einfa-
chem Alphabet ist daher leider nicht moglich.

In Tabelle 4.4] sind fiir verschiedene LTL-Formeln der fiir diesen Kontext rele-
vanten Struktur mit beiden Verfahren in entsprechende Biichi-Automaten tibersetzt
worden und die resultierenden Automatengréfien gegentiibergestellt. Fiir einige
Formeln finden sich auf Seite [07] die jeweilig erzeugten Automaten fiir einige der
aufgefiithrten Formeln. Unter Berticksichtigung des Anwendungsfalls dieser Ar-
beit sind die Formeln als ausgesprochen klein zu bezeichnen. Dennoch zeigt sich
bereits hier ein deutlicher Unterschied in den AutomatengrofSen, welcher insbe-
sondere mit langeren Konfliktsequenzen exponentiell anzusteigen scheint.

Die Laufzeiten liegen fiir das spezialisierte Konstruktionsverfahren alle unter
0,1 Sekunden, wihrend die Wring-Implementierung iiberproportional zur erzeug-
ten AutomatengrofSe anwéachst und schon fiir sehr kleine Formeln den zeitlich ak-
zeptablen Rahmen sprengt. Da es sich bei Wring um eine Perl-Implementierung
handelt, konnen die Zeitangaben, wie von den Autoren in [SB00] angegeben, fiir
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den Vergleich mit einer C-Implementierung um eine GréfSenordnung niedriger ein-
gestuft werden, was jedoch den Unterschied bzgl. der Effizienz kaum verandert.
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Determinisierter w-Automat Wring 1.1.0

(e

ch

Tabelle 4.5: Gegentiberstellung der Automaten fiir die LTL-Formeln —F(a A Xb),
=F(a A X(b A Xc)) und —F((a A Xb) V (a A X(c A Xb))) mit a, b, c als Teilmengen von
GJ zum Ausschlufs von Teilmengensequenzen. Links sind die determinisierten -
Automaten gemif der Konstruktion aus Abschnitt[£.7.2.T auf Seite 78] dargestellt,
rechts die mit dem Werkzeug Wring [ES01] nach [SBO0] erzeugten. Da in der Wring-
Darstellung die nicht-akzeptierenden Senken-Zustdnde nicht aufgefiihrt sind, sind
diese auch in den Ergebnissen der w-Automatenkonstruktion nicht dargestellt,
zumal diese fiir das Kreuzprodukt nach Abschnitt[4.3.4]auf Seite [p3| nicht relevant
sind.
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Kapitel 5

Fallbeispiel

In diesem Kapitel soll ein in spéteren Experimenten verwendetes Modell, welches
mit einem Casg-Tool erstellt worden ist, vorgestellt werden. Dies schliefst eine kurze
Vorstellung von Case-Tools ein, mit der zunédchst begonnen wird.

5.1 Case-Tools

Wurde frither die Software fiir Steuerungssysteme noch in C-Code oder gar As-
sembler geschrieben, so hat sich in den letzten Jahren mehr und mehr der Einsatz
von rechnergestiitzter Softwareentwicklung (Computer Aided Software Engineering)
durchgesetzt. Die hierzu verwendeten Werkzeuge werden allgemein als Case-Tools
bezeichnet. Wie bereits in der Einleitung erwahnt, bieten diese gute Hilfestellungen
in fast allen Schritten des V-Modell-basierten Entwurfsprozesses. Die einzelnen am
Markt verbreiteten Case-Tools unterscheiden sich in der Darstellung der Systeme,
dem zur Verfiigung stehenden Sprachumfang, sowie den zur Verfiigung stehenden
Simulations-, Analyse- und Code-Generierungsfunktionalitdten in unterschiedli-
chem Ausmaf. Im Folgenden seien zunédchst typische Sprachelemente vorgestellt,
bevor im Anschluss Besonderheiten und Einschrankungen der jeweiligen Case-
Tools diskutiert werden.

5.1.1 Sprachelemente

Mit allen Case-Tools lassen sich Zustandsautomaten zur Spezifikation von diskreten
Kontrolloperationen spezifizieren. Diese Zustandsautomaten verfiigen gegentiber
den in Kapitel vorgestellten Automaten tiber erheblich mehr Sprachelemen-
te zu deren Spezifikation. So kénnen Zustandsautomaten hierarchisch gegliedert,
parallel ausgefiihrt und mit ebenfalls hierarchischen Transitionen ausgestattet wer-
den. Bei den meisten Case-Tools konnen Transitionen durch Bedingungen einge-
schrankt und durch Aktionen zur Ausfithrung beliebig komplexer Berechnungen
erweitert werden.

Neben den Zustandsautomaten verfiigen die meisten Case-Tools tiber die Mog-
lichkeit, Datenflufigraphen explizit zu modellieren. Hier konnen hierarchisch struk-
turierte Funktionselemente durch unidirektionale Signale verbunden werden. Die
verwendbaren Elemente im DatenflufSigraphen reichen von einfachen logischen
und arithmetische Operatoren {iiber Verzogerungselemente (Latches) bis hin zur
Verwendung mehrdimensionaler Kennlinienfelder einschliefSlich nicht-linearer In-
terpolationsfunktionen. Dabei existiert grundsétzlich die Einschrankung, dafl der
DatenflufSgraph keine Schleifen beinhalten darf, die nicht durch Verzégerungs-
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elemente unterbrochen sind. Andernfalls wiirde die Ausfithrung der Berechnung
nicht terminieren.

Desweiteren verfiigen alle Case-Tools iiber der Moglichkeit, extern spezifizier-
ten C-Code in das Modell einzubinden, beispielsweise als Funktionsaufrufe in
Transitionsaktionen oder Funktionen im DatenflufSgraphen.

Neben strukturierten, diskreten und ganzzahligen Datentypen, verfiigen al-
le Case-Tools iiber den fiir diese Arbeit besonders interessanten Datentyp eines
kontinuierlichen Wertebereichs.

Alle in diesem Abschnitt vorgestellten Casg-Tool Sprachen sind deterministisch,
was jedoch nicht grundsétzlich zutreffend ist. So kann mit dem Werkzeug State-
MATE ebenso Nicht-Determinismus modelliert werden.

5.1.2 Schritt-Funktion

Der Synchronen Hypothese aus [BB91|] folgend wird in der Semantik der jewei-
ligen Case-Tool-Sprachen grundsitzlich von einer instantanen Ausfiihrung aller
Rechenoperationen ausgegangen, an denen keine explizite Zeitspanne gewartet
werden soll. Dies bedeutet, daf3 Aktionen an Transitionen in Zustandsautomaten
ebenso wie DatenflufSgraphen abarbeitende Prozesse idealisierend keine Zeit ver-
brauchen. Ein Fortschreiten der Zeit wird allgemein durch tibergeordnete Kompo-
nenten bestimmt, welche z.B. im Rahmen einer Zeitablaufsteuerung (Scheduling)
das spezifizierte Modell periodisch oder ereignisgetrieben ausfiihren. Wahrend
Zeit verstreicht, kann sich weder der diskrete, noch der kontinuierliche Zustand
des Systems &ndern. Hier ist demnach die Definition [9] Schritt-diskreter Hybri-
der Systeme zutreffend, da es keine Zeit-kontinuierlichen Zustandsverdanderungen
gibt.

Es existieren also in allen Cask-Tool-Sprachen definierte Teilmengen von unun-
terbrechbaren terminierenden Berechnungsabldufen des Systems, die der Semantik
nach instantan ausgefiihrt werden. Einfache Systeme verfiigen {iber genau einen
solchen Berechnungsablauf, der analog zu einem Funktionsaufruf eine Zustand-
stransformation vornimmt und die Kontrolle zuriick gibt. Einen solchen Ablauf,
der durch eine Funktion beschrieben werden kann, bezeichnen wir als Schritt-
Funktion des Systems. In Analogie zu Transitionssystemen und Schritt-diskreten
Hybriden Automaten beschreibt die einmalige Ausfithrung einer Schritt-Funktion
einen diskreten Zustandswechsel tiber eine Transition. Wir sprechen in diesem
Zusammenhang auch von einem Schritt des Systems.

5.1.3 Automatische Code-Generierung

Alle Case-Tools verfiigen iiber einen oder mehrere Code-Generatoren, welche aus
den zumeist piktographisch vorliegenden Modellen ausfiihrbaren Programmco-
de in einer gédngigen Sprache generieren. Dies ist meistens ein Generator fiir die
Sprache C [KR90], welche sich einfach mit handgeschriebenem C-Code integrieren,
fur die Zielprozessoren des eingebetteten Steuerungssystems kompilieren und auf
diesen somit effizient ausfiihren lafit. Andere, durch Code-Generatoren erzeugte
Sprachen sind ADA [TD935], Verilog [Hyd97], VHDL [lee00] und Java [Gral]. Die
Code-Generatoren sind dabei i.d.R. mannigfaltig parametrierbar hinsichtlich

e Zielprozessoren,
e der Verwendung von Gleitpunkt- oder Fixpunktkodierungen,

e der Verwendung von strukturierten Datentypen,

100



e der Verwendung von Unterfunktionsaufrufen gegeniiber durchgefiihrtem
Inlining,

e der Einfithrung von Wertebereichsbegrenzungscode (Limiter)

® u.v.a.

Da die Code-Generatoren Code in Sprachen erzeugen, die iiber eine definierte Se-
mantik verfligen, entspricht dies in hdufig vorkommender Ermangelung entspre-
chender Semantik-Definitionen der Ausgangsspracherﬂ de facto einer indirekten,
translativen Semantikbeschreibung. Daher macht i.d.R. auch der den Case-Tools
beiwohnende Simulator von dem generierten Code zur Durchfiihrung der Simu-
lation Gebrauch.

Der generierte Code dient primér der Erzeugung das Codes, welcher auf dem
Zielsystem ausgefiihrt wird (Target-Code), eignet sich aufgrund seiner zentralen Rol-
lejedoch auchideal als Ausgangspunkt einer Verhaltensbeschreibung des reprasen-
tierten Modells, weswegen der von jedem Case-Tool generierbare C-Code auch ide-
al fuir die Verifikation verwendet werden kann, wie wir im folgenden Kapitel sehen
werden. Bemerkenswert ist hierbei der Einschlufs von Code-Generierungsfehlern
im Verhaltensmodell, d.h. weicht der generierte Code semantisch von der graphisch
modellierten Intention des Entwicklers ab, wird dies bei entsprechend spezifizier-
ter Verhaltensanforderung durch Verifikationsverfahren aufgedeckt. Daher ist in
der Industrie ein zunehmendes Interesse an der bevorzugten Verifikation genau
des C-Codes zu beobachten, der in der dazugehorigen Parametrierung auf der Zie-
larchitektur letztlich eingesetzt wird. Angesichts der zu beobachtenden Haufigkeit
von Fehlern in Code-Generatoren ist ein solches Vorgehen begriindet.

5.1.4 Exemplarisch verwendete Case-Tools
5.1.4.1 SIMULINK/STATEFLOW

Das SimuLiNk/StatErLow Werkzeug [The03|] wird von der Firma The MathWorks
vertrieben und erfreut sich grofier Bekanntheit. Es wird fiir den Entwurf einge-
betteter Systeme in allen Anwendungsbereichen eingesetzt. Die obig aufgefiihrten
Sprachelemente sind in der diesem Werkzeug zugrunde liegenden Sprache alle
vorhanden. Abbildung[5.T|zeigt die graphische Darstellung eines Systems in Simu-
link.

Besonderheiten im Sprachumfang sind hier insbesondere die sog. Ereignisse
(Events), die in Zustandsautomaten als Aktionen ausgesandt werden kénnen. Die-
se konnen entweder gezielt an andere Zustandsautomaten adressiert, oder global
an alle Zustandsautomaten tibertragen werden. Auf ein Event wird in der Stare-
FLow-Semantik instantan reagiert, d.h. die Kontrolle wird umgehend an den Emp-
fanger des Events weitergegeben, bis dieser das Event verarbeitet hat. Im Falle
von globalen Events kann dies durchaus zu einer Endlosrekursion fiihren, da auch
der absendende Automat das Event empfangen und verarbeiten kann. Bei dieser
Semantik weicht der Transitionsbegriff erheblich von denen einfacher Transitions-
systeme ab, da mehrere Transitionstibergdnge in einem Schritt stattfinden konnen
(Transiente Zustinde).

5.1.4.2 ScCADE

Das Scade-Werkzeug , welches intern auf die Datenfluf3-orientierte Sprache Lust-
Re [HCRPI1] aufsetzt, wird von der Firma Esterel Technologies vertrieben und

!Die Sprache Scape ist dank der ihr zugrunde liegenden Sprache Lustre [HCRP91] die einzige iiber
eine definierte Semantik verfiigende Sprache.
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Abbildung 5.1: Das SimuLINK/STaTEFLOW Werkzeug

wird vorwiegend im Luft- und Raumfahrtbereich fiir die Erstellung von Avionik-
systemen verwendet. Die Sprachelemente und die Semantik dieser Sprache sind
sehr einfach gehalten. Da Scape im Wesentlichen eine graphische Erweiterung fiir
Lustre ist, sind an komplexeren Sprachelementen auch nur solche anzutreffen, die
in der Datenfluflsprache Lustre modelliert werden konnen. Selbst Zustandsauto-
maten werden hier in Datenfluloperationen {ibersetzt, was die Verwendung von
dynamischen Berechnungen an Transitionen ausschlieﬁﬂ

5.1.4.3 AScCET

Das Werkzeug Ascer wird von der Firma ETAS entwickelt und findet hauptséach-
lich Anwendung in der Fahrzeugtechnik. Entsprechend verfiigt das Werkzeug
iiber alle Wesentlichen in der Fahrzeugtechnik benétigten Funktionalititen wie
beispielsweise Unterstiitzung eines OSEK-kompatiblen Betriebssystems. Die Mo-
dellierungssprache umfasst objektorientierte Ansdtze ohne Vererbung und weist
einige Besonderheiten auf. So kann im DatenflufSgraphen (Blockdiagramme) Kon-
trollflus explizit modelliert werden, indem entsprechende Kontrollverbindungen
die Ausfithrung von Datenflufigraphelementen auslésen konnen. Dartiiber hinaus
ist in Datenflufigraphen die inhdrente partielle Ordnung fiir semantische Aus-
fiihrungsreihenfolge irrelevant, die Auswertung der einzelnen Knoten im Daten-
fluSgraphen erfolgt nach explizit festgelegter Reihenfolge, wodurch zwangslaufig
semantische Verzogerungselemente eingefiihrt werden kénnen. Zustandsautoma-
ten besitzen eine Anzahl von sog. Triggerfunktionen, welche jeweils eine Teilmenge
der Transitionen ausfiithren kénnen. In Ascer besteht weiterhin die Moglichkeit,
Verhalten durch sog. ESDL Code zu spezifizieren, oder alternativ in C. In Abbil-
dung[5.2)ist ein Bild des Werkzeugs dargestellt.

5.1.5 Den Zustandsbits auf der Spur

Wir haben in Abschnitt bereits diskutiert, wodurch ein grofler diskreter Zu-
standsraum aus systemfunktionaler Sicht in den Hybriden Modellen verursacht

?Die Machtigkeit der Sprache LustrE ist natiirlich grundsitzlich ausreichend, um jedes Sprachele-
ment darauf semantisch korrekt abzubilden, jedoch wére deren Verwendung bei solchen Umgehungen
der Sprachrestriktionen dann zu hinterfragen.
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Abbildung 5.2: Das Werkzeug Ascer

wird. Mit Hinblick auf die existierenden Casg-Tools wollen wir nun detaillierter
recherchieren, durch welche Sprachkonstrukte der diskrete Zustandsraum vergro-
fert wird.

Zunichst wiren die offensichtlichen Elemente anzufiihren:

e Zustandsautomaten

e Explizite Latches in Datenflufigraphen, insbesondere solche fiir Integer-Var-
iablen grofieren Wertebereichs

Neben diesen offensichtlichen existieren jedoch eine Reihe versteckter Quellen,
welche moglicherweise, jedoch nicht zwingend, den Zustandsraum vergrofiern:

e In Zustandsautomaten verwendete diskrete Variablen in den den Transitio-
nen zugeordneten Aktionen

e In Datenflufigraphen verwendete diskrete Variablen (keine Latches)

Andere ebenfalls unauffillige Elemente fithren zwingend zu einer Vergrofierung
des Zustandsraums:

e Bibliothekselemente wie Zeit-diskrete Transferfunktionen oder Switch-
Blocke verwenden ihrerseits eigene Latches

e Unterschiedliche Taktungen (Clocks) von Teilen des Datenflufigraphen er-
zwingen nicht explizit sichtbare Latches fiir alle Ausgénge von bedingt aus-
zuwertenden Teilen des Modells

e Zur einmaligen Durchfithrung von Initialisierungsberechnungen ist ein glo-
bales Zustandsbit zur Unterscheidbarkeit vorzuhalten

Da die jeweiligen Zustandsanzahlen zu multiplizieren sind, kommt bei Verwen-
dung entsprechend vieler Elemente dieser Art schnell ein ansehnlicher diskreter
Zustandsraum zusammen. Mit diesen Elementen werden die in Abschnitt [£.1.2]
bereits aufgezihlten, diskrete Zustdande erfordernden Funktionalitdten modelliert.
Wir werden fiir das nun folgend vorgestellte Fallbeispiel ebenfalls im Anschluf$
eine konkrete Analyse der Herkunft der diskreten Zustandsbits durchfiihren.
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External-
Conditions

5.2 Modell eines Autopilot Systems

Nun wird ein grofieres Fallbeispiel vorgestellt, welches mit einem Case-Tool er-
stellt worden ist. Die Wahl fiel dabei auf ein mit Scape modelliertes System, was
aufgrund der Einfachheit der Sprache Scapke gut zu erldutern ist. Es handelt sich
um ein stark vereinfachtes Autopilotsystem namens Pilot, welches die Hohe eines
Flugobjekts kontrolliert und im Benutzerhandbuch [VER98] des Scape-Werkzeugs
verwendet wurde. Das System berechnet unter Bertiicksichtigung von im Sekun-
dentakt vorliegender telemetrischer Informationen und einem Kommando den
Soll-Geschwindigkeitsvektor des Flugobjekts. Weicht die durch nachfolgende Te-
lemetrieeingaben ermittelte Trajektorie des Flugobjekts von der gewtiinschten ab,
wird der Soll-Geschwindigkeitsvektor entsprechend korrigiert. Das System wech-
selt in einen Sicherheitsmodus (Safety Mode), wenn die Hohe einen kritischen Wert
unterschreitet oder Telemetrieinformation bzw. hieraus errechnete Geschwindig-
keitsvektoren ungiiltig sind. Die Telemetrieinformation wird durch zwei unabhan-
gige Positionsvektoren angegeben, welche zusitzlich mit entsprechenden Giiltig-
keitsbits (Qualifier Bits) fiir jede Koordinate einhergehen. Positions- und Geschwin-
digkeitsangaben werden durch Vektoren in R® reprasentiert.

Neben diesem Steuerungssystem beinhaltet das Modell ein einfaches Umge-
bungsmodell, welches abhidngig von einem variierenden Windgeschwindigkeits-
vektor die Trajektorie des Flugobjekts im Raum berechnet. In Abweichung von der
in Abschnitt|1.3|aufgestellten These beziiglich der selteneren Verifikation von ge-
schlossen Regelkreisen gegentiber der haufigeren Verifikation von isolierten Steue-
rungssystemen werden wir das Umgebungsmodell sowohl in der Vorstellung des
Systems, als auch bei der spateren Durchfiihrung von Beweisaufgaben miteinbezie-
hen, weil das Gesamtmodell hierdurch umfangreicher und anspruchsvoller wird.
Da selbst das Umgebungsmodell die Storgrofse Wind als Eingabegrofie beinhaltet,
handelt es sich immernoch um einen offenen Regelkreis.

Die Funktionen der im Beispiel vorkommenden graphischen Elemente ist im
Anhang in Abbildung erldutert und sollten ausreichend sein, um mit den
nachfolgenden Erlduterungen die Funktionalitat des Modells nachzuvollziehen. In
Abbildung5.4|ist die hierarchisch oberste Ebene des Modells durch einen Operator
namens Fli dargestellt, in der linken Hélfte das Umgebungsmodell, bestehend
aus dem Operator ExternalConditions mit zwei vorgeschalteten fby—Operatorerﬁund
des Eingabesignals des Windvektors, und auf der rechten Seiten das Steuerungssy-
stem Pilot, welches zwei Positionsvektoren und einen Kommandocode einschlief3-
lich dem diesen zugeordneten boolschen Giiltigkeitssignal als Eingabe erhélt. Der
Ausgang des Pilot-Systems ist der Geschwindigkeitsvektor des Flugobjekts. Im
oberen Teil der Abbildung ist ein Mechanismus zur Deaktivierung des Umge-
bungsmodells zu sehen, d.h. die Variable automode kontrolliert die C)ffnung bzw.
Schlieffung des Regelkreises. Wenn automode = tru wird die Berechnung neuer
Flugobjektpositionen durch den ExternalConditions—Operatoﬂ ausgesetzt und die
Eingabevektoren PtA und PtB werden stattdessen verwendet. Die Modellierung
der Funktionalitit von ExternalConditions ist der Abbildung5.3zu entnehmen. Hier
wird fiir jeden Positionsvektor 7 unter Beibehaltung der diskreten Giiltigkeitsin-
formation die neue Position ' mit ' = dt - (7,;,; + Uop;) + J berechnet, was nach
dem physikalischen Weg-Zeit-Gesetz v =  gerade die in der Zeit dt zuriickgelegte

3Um Verwirrungen vorzubeugen: Das Gesamtmodell heif}t Pilot, der Hierarchie-oberste Operator
des Modells Flight, welcher wiederum ein Steuerungssystem Pilot als Sub-Operator verwendet.

4Diese verzogern das Signal um einen Clock-Zyklus, siehe auch Abbildung

SIntuitiv kénnte man angesichts des Bezeichners eine andere Semantik fiir diese Variable vermuten.
Die Verwendung lafit jedoch keine andere Deutung zu.

®Dieser ist in einen Condact-Operator eingebettet, der eine bedingte Ausfithrung bewirkt. Siehe auch
Beschreibung der Operatoren in Abbildung
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Abbildung 5.3: Der Operator ExternalConditions zur
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Abbildung 5.4: Das Autopilotsystem mit Umgebungsmodell zur geschlossenen
Positionsberechnung mit der Stérgrofse Wind. Positions- und Windsignale sind
Tripel kontinuierlichen Wertebereichs. Positionssignale beinhalten zudem fiir jede
Koordinate ein Giiltigkeitssignal.

Strecke des Objekts unter der Geschwindigkeitsresultierenden ist. Die Variable dt
reprasentiert in dem Modell global die seit der letzten Auswertung verstrichene
Zeit und ist im vorliegenden Fall eine Konstante mit dem Wert 1, in Uberein-
stimmung mit dem oben erwédhnten Sekundentakt, in dem neue Telemetriedaten
vorliegen sollen.

Der Modellierung des Pilot-Operator ist in Abbildung/5.5|dargestellt. Der Con-
trol-Operator verarbeitet die Positionsangaben und berechnet daraus den Ist-Ge-
schwindigkeitsvektor, sofern die Giiltigkeitsbits der Positionskomponenten be-
stimmten Stabilitdtsbedingungen gentigen. Der Ist-Vektor wird hernach durch den
Command-Operator weiterverarbeitet, indem abhingig vom Kommando Steig-,
Sinkflug oder hohenneutrale Geschwindigkeitsvektorkorrekturen vorgenommen
werden.

Der Operator GetMuvtMode dient dabei einer Kommandokorrektur im Falle von
ungtiltigen, im Control-Operator berechneten Konsistenzbits, so daff unabhéngig
vom aufien angelegten Kommando beispielsweise im Falle ungiiltiger Telemetrie-
daten das Ersatzkommando fiir horizontalen Flug (mvt_safety) weitergeleitet wird.
Die Modellierung dieses Operators ist in Abbildung|5.6|zu finden.

Die Berechnung des Ist-Geschwindigkeitsvektors erfolgt durch den Control-
Operator wie in Abbildung[5.7|spezifiziert. In der oberen Hailfte befindet sich die
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Checking inputs values Bedingte Berechnung

der Geschwindigkeit
}7 — e
A Control Computation of the
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CorrectedSpeed
Berechnung der korrigierten
Geschwindigkeit
OrderFreq
Order Aktivierung von FailSafe-Kommandos

}J bei ungiiltigen Mefsdaten
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Abbildung 5.5: Funktionsweise des Pilot-Operators

TelemetryValid
SpeedValid .
P horizontaler Flug

cst_alt_mvt

ValidPos mvt_safety | —————]

j MVtT:
PositionValid horizontaler Flug viType

Steigflug

mvt_rising

AskedMvt

Abbildung 5.6: Der Operator GetMuvtMode zur Berechnung von Ersatzkommandos
bei unklarer Situationslage
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Abbildung 5.7: Berechnung der Geschwindigkeit durch den Operator Control

Mindestdauer fiir Giiltigkeit:
4 Sekunden

}7 valpoint———— 0
val_B 1

Komponenten- ® CoUNTER
zerlegung der —— 8
’ gung reset TelemetryOk
Signale
— | Konjunktion .
}—>—@7 Ziihler wird zuriickgesetzt,

val_A wenn reset=true

Abbildung 5.8: Der TelemetryValid-Operator

Auswertung der Giltigkeitsinformation der Telemetriemefidaten, welche in der
Datentyp-Struktur FullPoint der Positionsdaten verborgen waren. Die Berechnung
erfolgt im TelemetryValid-Operator auf Basis einer durchgehenden Giiltigkeit al-
ler Koordinatenmefiwerte fiir mindestens 4 Sekunderﬂ wie in Abbildung 5.8 zu
erkennen ist. Das Ergebnis der Auswertung wird, nach Verlingerung der Min-
desgiiltigkeitsdauer um eine weitere Sekunde durch die Konjunktion mit dem
vorherigen Wert, zum Einen in die globale Variable TelemetryValid geschrieben,
zum Anderen wird diese Information zur bedingten Ausfithrung der Berechnung
der Flugobjektmitte beider Positionspunkte A und B fiir den nachfolgenden Posi-
tionChecking-Operator genutzt. Falls die Telemetriedaten nicht als giiltig erachtet
worden sind, wird von dem den GetMiddle-Operator einschlieSenden Condact-
Operator der zuletzt berechnete Wert weitergegeben.

Der PositionChecking-Operator errechnet aus dem Positionsmittelwert nun den
Ist-Geschwindigkeitsvektor und weitere, die Position und Geschwindigkeit betref-
fende Giiltigkeitsbits wie in Abbildung[5.9 dargestellt. Dazu wird von dem Posi-
tionsvektor ff der vorherige Positionsvektor p’ abgezogen, so dal wir Ap = p— 7'
erhalten. Zur Berechnung des Geschwindigkeitsvektors 7 € IR® wird im Rahmen
einer Skalarmultiplikation die Berechnung 7 = Ap - 3 durchgefiihrt und das Er-
gebnis fiir die Bestimmung des Giiltigkeitssignals SpeedOk hinsichtlich seiner z-
Koordinate und seines Betrag auf korrekte Erfiillung entsprechender Mindest-
vorgaben tiberpriift. Zudem wird im oberen Teil der Abbildung das Ausgabesignal
PositionOk durch eine Mindesthohentiberpriifung ermittelt.

Damit kommen wir nun zum dritten und letzten Operator in der Pilot-Funk-
tionalitat, dem Command-Operator, welcher in Abbildung(5.10]dargestellt ist. Dieser
Berechnet zunédchst mit dem MotCalculus-Operator eine theoretische Geschwindig-

"Die Periodizitit der Ausfiihrung der Berechnungen ist mit 1 Hz spezifiziert.
8Dies ist die einzige Nicht-Linearitdt im Modell, der bei der Anwendung des w-Crcar Verfahrens
durch einfache Abstraktion begegnet wird.
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Selektion der z-Koordinate

PositionOk
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Position p P=pp A5
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Middle VecleﬂI.
Vec3Mult speedOK
o e
Vorherige o multiplikation)  pinhaltung der Mindestgeschwindigkeit

v=Ap(1/dt)

mittlere Position p' v

ObjectSpeed

Abbildung 5.9: Der Operator PositionChecking zur Berechnung des Ist-
Geschwindigkeitsvektors

keit auf Basis der Ist-Geschwindigkeit und des durchzufiihrenden Kommandos.
Die Funktionsweise dieses Operators ist der Abbildung zu entnehmen. Hier
werden parallel verschiedene Flugbahnen zu den Szenarien Sinkflug, Steigflug
und Warten, sowie die Sicherheitsmodi mit Beibehaltung der Flughohe berechnet,
von denen eine durch den Selektions-Operator als theoretische Geschwindigkeit
weitergeleitet wird. Fiir die ersten drei Szenarien werden durch C-Code extern mo-
dellierte Funktionen verwendet, welche die folgenden einfachen Berechnungerﬂ
durchfiihren:

o Sinkflug (Approach_FL)

Ux
P z" B vy gdw v, + 5.0 > Speedzmin
I v. - 5.0
v sonst
e Steigflug (Rising_FL)
x Uy
v=| v, |= vy
U, v, +30.0
o Wartepositio (Waiting_FL)
Ox Ux
7= v, |=]| vy
Uy 0

Zuriick im Command-Operator wird der theoretische Geschwindigkeitsvektor dem
nachfolgenden Regulation-Operator zur Weiterverarbeitung tibergeben, welcher in

9 An dieser Stelle sind sicherlich komplexere, nicht-lineare Funktionen vorstellbar und realistischer.
Da das Modell jedoch didaktischen Zwecken diente, ist hier auf eine einfache Funktionalitdt zurtickge-
griffen worden, was der Behandelbarkeit durch lineare Verfahren jedoch sehr entgegen kommt.

0Franzosischen Originalkommentaren im C-Code ist zu entnehmen, daff auch ein Einfrieren der
v,-Komponente angedacht war, was die Unterscheidung zu den Sicherheitsmodi erkldren wiirde.
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Abbildung 5.10: Der Operator Command dient der Berechnung des neuen Soll-
Geschwindigkeitsvektors

L |
Szmin [—| |APProach-FL MvtType Selektion der
gewdhlten Flugbahn
@Rising_FL| \
vt_approach
. mvt_rising
ObjectSpeed
o Waiting_FL{ vt_wait
st_alt_mvt TheoSpeed
—i Speed ————— Speed vt_safety
0.0 }—r
efault

Abbildung 5.11: Der MotCalculus-Operator zur Berechnung der theoretischen Ge-
schwindigkeit. Die Variable MoutType ist vom Typ Integer und die Konstanten im
Selektionsblock sind mvt_approach = 1, mvt_rising = 2, usw.

Abbildung zu finden ist. Dieser erhdlt aufierdem den Ist-Geschwindigkeits-
vektor und hat nun die Aufgabe, selbigen in kleinen Schritten an die theoretische
Geschwindigkeit heranzufiihren. Dazu wird die zuletzt beobachtete Drift, der Un-
terschied zwischen Ist- und Soll-Geschwindigkeit des vorherigen Zyklusses, mit
5% gewichtet und die Ist-Geschwindigkeit hiermit korrigiert@

Abschliefsend soll auch die Ansteuerung der Variablen automode zur Steue-
rung der Offnung und SchlieSung des Regelkreises nicht vorenthalten werden. In
Abbildung ist zu erkennen, wie das Eingabesignal simulation zusammen mit
den Giiltigkeitsinformationen der Geschwindigkeit und der errechneten Position
von einem Zustandsautomaten verarbeitet werden. Der Regelkreis ist nur dann
geschlossen, wenn der Automat sich nicht im Zustand Auto befinde

Die tibrigen im Modell verwendeten Operatoren COUNTER, Vec3Diff, Vec3Mult,

'Das Scape-User-Manual beschreibt dies als Korrektur der theoretischen Geschwindigkeit in Ab-
héngigkeit der im letzten Schritt beobachteten Drift, jedoch verwundert in diesem Falle, daf$ de facto
die Ist-Geschwindigkeit korrigiert wird und die Drift mit 5% nur marginalen Einfluf8 austibt.

12Entgegen der Intuition, aber im Modell so verwendet.

Drift im vorigen
. Zyklus
Vec3Diff

L]
TheoSpeed Vec3Mult——— e
Vec3Sum)
005 H |

Gewichtung 5%

fBY

CorrectedSpeed
Ist-Geschwindigkeit + 5%
Driftausgleich

ActualSpeed

Abbildung 5.12: Korrektur des Geschwindigkeitsvektors durch den Regulation-
Operator
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Abbildung 5.13: Berechnung des Inhalts der Variable automode. Dieses Diagramm

ist der obersten Hierarchie-Ebene in Abbildung[5.4|zugehérig, das Signal simulation
mithin also ein Eingangssignal des Gesamtmodells

Vec3Norm, Vec3Prod, Vec3Sum sind im Anhang als LusTtre-Funktionen zu
finden.

Da das Modell didaktischen Zwecken zur Erlernung der Benutzung des Sca-
pE-Werkzeugs diente, ist bedauerlicherweise tiber die dargelegten Funktionen des
Modells hinausgehend keine Anforderungsdefinition existent, so dafs sich in Ka-

pitel [7] durchgefiihrte Beweisaufgaben auf spekulative Eigenschaften des Modells
abstiitzen miissen.

5.2.1 Betrachtung des diskreten Zustandsraums

Eine statistische Angabe zur Anzahl verwendeter Variablen oder gar eine Angabe
der Grofse des diskreten Zustandsraums fallt auf dieser graphischen Représentati-
on schwer, da zwar jede Verbindung zwischen Operatoren prinzipiell der Einfiih-
rung einer Variablen entspricht, diese aber in vielen Féllen nur propagiert wird und
daher nicht immer zur Vergrofierung des Zustandsraums beitrdgt. Dennoch kon-

nen wir mit Hilfe der in Abschnitt gegebenen Hinweisen das Modell genauer
betrachten. Im Bereich der offensichtlichen Zustdnde wéren

e der Zustandsautomat mit drei moglichen Zustanden aufzufiihren, sowie

e alle auf diskrete Variablen angewendete pre- oder fby-Operatoren, welche

gemaf der Ubersicht in Anhang die einzigen in Scade vorkommenden
expliziten Verzogerungselemente darstellen.

Letztere finden sich z.B. in Abbildung vor zwei der drei Eingdngen des Zu-
standsautomaten, in Abbildung[5.7im Control-Operator am Ausgang des Telemetry-

Checking-Operator sowie in dem in Anhang definierten COUNTER-Operator,
wobei dieser vom Typ Integer ist und damit besonders zur Zustandsraumvergro-

Berung beitragt. Dieser wird spéter auf den Typ int in der Sprache C abgebildet,
welche hierfiir eine Mindestbreite von 16 Bits vorsieht. Weiterhin in diese Katego-
rie von Zustandsbits gehoren auch die auf Telemetriedaten angewandten Verzo-

gerungsoperatoren in den Abbildungen [5.4] vor den Eingéngen des ExternalCon-
ditions-Operator, da diese Telemetriedaten fiir jede Koordinate ein Giiltigkeitsbit
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beinhalten. Da der Zustandsautomat mit seinen drei Zustdnden in LusTRE mit drei
boolschen Latches kodiert wird, erhalten wir alle Zustandsbits zusammenzihlend
damit bislang 28 Zustandsbits.

An ,versteckten” Zustandsbits sind jedoch noch weitere hinzu zu zéhlen. Ei-
ne Untersuchung der Zugriffe auf lokale oder globale Variablen im Modell zeigt,
dafd diese auf reine Propagation beschrankt sind und somit im vorliegenden Fall
nicht zur Zustandsraumvergrofierung beitragen. Es wird jedoch ein Zustandsbit
zur globalen Unterscheidung des Initialisierungsschrittes von den iibrigen Schrit-
ten benotigt. Dieses Bit entscheidet, ob in der DatenflufSabarbeitung bei den ver-
wendeten Init- und condact-Operatoren der Inititialisierungswert, oder der regu-
lare Wert propagiert wird. Weiterhin wurde in Abschnitt bereits erwédhnt,
dafd durch unterschiedliche Taktungen implizierte bedingte Teilauswertungen des
Datenflufigraphen die im bedingt ausgefiihrten Teil berechneten Ausgangewer-
te zwischengespeichert werden miissen. In der Sprache Scape trifft dies auf den
condact-Operator zu, welchen wir in den Abbildungen [5.4/ um den ExternalCondi-
tions-Operator und den in einem condact-Operator eingeschlossenen GetMuvtMode-
Operator in Abbildung [5.5| wiederfinden. Bei ersterem sind somit sechs weitere
Giltigkeitsbits betroffen und bei letzterem weitere drei, da das Kommando einen
Wertebereich von eins bis sechs hat und somit mit drei Zustandsbits darzustellen
ist. Es kommen also weitere 10 Zustandsbits zu den 28 hinzu, so dafd das Ge-
samtmodell 38 Zustandsbits verwendet. Bei boswilliger Verwendung eines 32-Bit
Zahlers fiir den Operator COUNTER kdmen noch weitere 16 Zustandsbits hinzu.

Esistjedoch anzumerken, daf von den potentiell moglichen 2% Zustidnden nicht
alle erreichbar sind, da z.B. im Falle des Zustandsautomaten nur drei Kombinatio-
nen der moglichen, mit drei Zustandsbits darstellbaren acht Kombinationen mog-
lich sind. Grundsétzlich sind in der Sprache Scapk nicht alle der in Abschnitt[5.1.5]
aufgefiihrten Ursachen fiir Zustandsbits existent. Dennoch demonstriert bereits
dieses Beispiel sehr anschaulich, wie ein grofier diskreter Zustandsraum bei einem
auf den ersten Blick eher durch kontinuierliche Berechnungen dominierten Modell
zustande kommen kann. Neben den Zustandsbits beinhaltet das Modell 10 dis-
krete Eingabebits fiir die Telemetriegtiltigkeitsbits und weiteren, in Abbildung
aufgefiihrten Signalen.

Abschliefend sei noch erwihnt, da8 dhnliche Uberlegungen bzgl. der konti-
nuierlichen Variablen im Modell zu einer Anzahl von 24 zustandsbehafteten Di-
mensionen fithren, welche noch durch 9 Eingabevariablen kontinuierlichen Typs
zu erganzen waren.

5.2.2 Generierter C-Code

Da der fiir das Pilot-System generierte C-Code fiir die Verifikation verwendet wer-
den soll, werden wir diesen hier nun genauer betrachten. Verwendet wird der
Code-Generator scade_cg in der Version V2.3.2p01 mit der Option ,,-blockexp” zur
Expandierung aller Funktionsaufrufe, die keine Bibliotheksfunktionen aufrufen.
Der Code bekommt dadurch eine sehr einfache, flache Struktur, da die meisten
Funktionsaufrufe entsprechend durch den Funktionskorper substituiert sind. Al-
ternativ konnte ebenso ein nicht-expandierter Code generiert und verwendet wer-
den, in dem jedem Operator eine C-Funktion zugeordnet wird, welche analog zu
den graphischen Diagrammen jeweils hierarchisch aufgerufen wird. Das Ergebnis
ist ein C-Code von insgesamt ca. 1500 Zeilen Umfang"®} der samtliche verwende-
ten Variablen in strukturierter Form im globalen Giiltigkeitsbereich einschlieflich

13Zum Vergleich sei erwéhnt, da8 fiir industrielle Systeme der Umfang des generierten Codes durch-
aus bis zu 100000 Zeilen fiir ein einzelnes eingebettetes System umfassen kann, was insbesondere auch
eine entsprechende Skalierung des Umfangs des diskreten Zustandsraums implizieren kann.
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ihrer Typen definiert, was bereits tiber die Hélfte der Zeilen in Anspruch nimmt.
Desweiteren existiert auch bei vollstandig expandierten Funktionsaufrufen genau
eine Funktion namens Flight, welche die gesamte, im vorigen Abschnitt vorgestellte
Funktionalitdat umsetzt, d.h. ein Aufruf dieser Funktion fiihrt zu einer vollstandi-
gen Abarbeitung aller Datenflufigraphen in einer Datenabhangigkeit-spezifischen
Reihenfolge, soweit diese nicht durch Condact-Operatoren in Abwesenheit ihres
zugeordneten Clock-Signals {ibergangen werden miissen. Die Funktion Flight ist
mithin, wie in Abschnitt definiert, als die Schritt-Funktion des Modells zu
bezeichnen. Ebenso kann die Code-Generierung sich auf den Pilot-Operator be-
schrénken, so daf$ es genau eine Funktion namens Pilot im generierten C-Code
gdbe, welche die darunter liegenden Berechnungen einschliefSlich aller Subope-
ratoren durchfithren und dann entsprechend die Schritt-Funktion reprasentieren
wiirde.

Eine Verwendung des generierten C-Codes in einem Steuergerit sihe so aus,
daf3, motiviert durch die im Sekundentakt aktualisierten Mefiwerte der Teleme-
triedaten, eine ebenso hidufige Neuberechnung der Ausgaben des Systems notig
ware und somit durch eine Form von Hintergrund-Betriebssystem die Funktion
Flight bzw. Pilot periodisch in Abstidnden von einer Sekunde aufgerufen werden
miifite. Die Kommunikation mit der AufSenwelt erfolgt dabei tiber die Eingabe-
/Ausgabevariablen, welche ebenfalls im globalen Giiltigkeitsbereich definiert wur-
den. Die Eingabevariablen werden von der Schritt-Funktion gelesen und am Ende
der durchgefiihrten Berechnungen die Ergebnisse in die Ausgabevariablen ge-
schrieben.

Die Ausfiihrungszeit der Schritt-Funktion mit den typischerweise anzusetzen-
den wenigen Millisekunden bei einer C-Funktion diesen Umfangs ist dabei kleiner
als die Periode von einer Sekunde, so dafs die in der oben erwdhnten Synchronen
Hypothese gemachten Annahme der instantanen Ausfithrung hier im Ergebnis
zutreffend ist.

5.2.3 Verwendung des Beispiels

Fiir viele Prozessschritte insbesondere in Kapitel [6] sind einzelne Beispielaspek-
te darzustellen, die in dieser Fallstudie auch in Teilkomponenten sich nicht in
kompakter Form wiederfinden, so daf} eine tibersichtliche Darstellung schwierig
wird. Daher werden wir leider hiufig von diesem Beispiel absehen miissen und
Aspekt-spezifisch von varierenden, jedoch einfach zu verstehenden Minibeispielen
Gebrauch machen.
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Kapitel 6

Umsetzung des w-CEGAR
Verfahrens

Die in Kapitel 3| vorgestellten syntaktischen Reprdsentationen Hybrider Systeme,
sowie den darauf operierenden Algorithmen aus Kapitel [4 dienten der konzep-
tionellen Beschreibung des w-Cecar Verfahrens. Die tatsdchlich vorliegende Re-
préasentation Hybrider Systeme, wie sie beispielsweise mit Case-Tools oder einer
Programmiersprache wie C modelliert werden, ist davon jedoch stark abweichend,
wie wir im vorigen Kapitel gesehen haben. Es stellt sich damit die Frage nach einer
geeigneten Reprasentationsebene fiir die Umsetzung des w-Cecar Verfahrens. Fiir
grof8e Systeme fiihrt eine wie in Definition[3.2Jauf Seite 28 beschriebene Darstellung
Schritt-diskreter Systeme bereits fiir die initiale Abstraktion Ay zu einem Automa-
ten, der sich ohne symbolische Reprisentation und entsprechenden Techniken
nicht mehr model-checken 14f3t, wie wir bereits in Abschnitt auf Seite
beziiglich Kripke-Strukturen diskutiert haben. Dariiber hinaus ist die Bildung des
Kreuzprodukts mit dem w-Automaten bei expliziter Darstellung nicht effizient
durchfiihrbar, da zum Einen der Umfang der Zustandsmengen der abstrakten Au-
tomaten A; mit i > 0 die von Ag noch weit iibertreffen kann und zum Anderen die
paarweise Zuordnung der Transitionen gleichen GJ-Paares explizit in derselben
Grofienordnung durchgefiihrt werden miisste. Es ist demnach eine abstraktere Re-
préasentationsebene zu finden, welche eine effiziente Anwendung des Verfahrens
gestattet und hernach eine Transformation selbiger in die vom Model-Checker
erwartete, symbolische Reprasentation zur Durchfithrung des in Abschnitt
beschrieben symbolischen Model-Checkens effizient ermdoglicht.

Die Wahl traf auf eine einfache Sprache namens Swmi, welche sich in dem Um-
feld des Autoren im Bereich sicherheitskritischer Systeme bereits etabliert hat und
fur die bereits eine Reihe wiederverwendbarer Software-Module und -Werkzeuge
existieren, was die Umsetzung einiger Verfahrensschritte deutlich vereinfacht hat.
Hier ist insbesondere die bereits vorhandene Integration der Sprache Sm1 mit ei-
nem Standard-Model-Checker zu nennen, d.h. eine Transformation von Modellen
in das vom Model-Checker erwartete Format war bereits vorhanden.

Auf der anderen Seite hat die Verwendung von Sm1 manche Verfahrensschrit-
te erschwert oder unmoglich gemacht. Letzteres bezieht sich insbesondere auf
die Anwendung des Verfahrens auf Zeit-kontinuierliche Hybride Systeme, welche
mangels entsprechender Sprachkonstrukte nicht spezifizierbar sind und damit be-
dauerlicherweise mit der vorliegenden Implementierung nicht behandelt werden
konnen, obwohl das Verfahren dies grundsatzlich erméglicht, wie in Abschnitt [4.8]
dargelegt. Fiir den praktischen Einsatz spielt dieser Aspekt jedoch keine Rolle, da
im industriellen Bereich keine groieren Zeit-kontinuierlichen Systeme existieren,
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wie bereits mehrfach diskutiert wurde.

In diesem Kapitel wird die Implementierung des w-CeGar Verfahrens auf den
konkreten Modellreprasentationen beschrieben. Dies umfasst der Vollstandigkeit
halber auch die gesamte schrittweise Transformation des Modells von dem C zu
dem Smi-Code ebenso wie die Verwendung des Model-Checkers. Abbildung
zeigt diesbeziiglich einen vereinfachten Uberblick tiber den Ablauf, dessen Schritte
in diesem Kapitel ndher beschrieben werden. Der Ablauf ist grob in vier Phasen
aufgeteilt, welche ihrerseits aus mehreren Ablaufschritten bestehen:

I Transformation des Modells nach SMI (Abschnitt[6.2]auf Seite [I20)

I Abstraktion, w-Automatenkonstruktion und Kreuzprodukt auf SMI Ebene

(Abschnitt[6.3]auf Seite[129)

III Modellgenerierung und Aufruf des Model-Checkers (Abschnitt [6.4] auf Sei-

te[[33)

IV Analyse des Pfades und Detektion von Konflikten (Abschnitt[6.5auf Seite[145)
Die in Kapitel [ geschilderte konzeptionelle Sicht des Verfahrens findet sich da-
bei in den Phasen [2| und {4 wieder und beinhaltet auch formale Beschreibungen,
die aufgrund des grofien Unterschieds der Umsetzung des Verfahrens auf der an-

dersartigen Reprédsentationsebene angebracht sind. Da die Sprache SMI in allen
Schritten eine zentrale Rolle spielt, soll diese zunéchst vorgestellt werden.

6.1 Die Sprache SMI

SMI steht abkiirzend fiir System Modeling Interface und ist historisch aus dem
Kontext der Statemarte-Verifikation aus den Dissertationen [Bro99] und [Wit99]
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Abbildung 6.2: Rolle der SMI-Sprache

hervorgegangen. Motivation fiir deren Einfiihrung war hierbei die Suche nach ei-
ner einfachen, einem imperativen Paradigma folgenden Verhaltensbeschreibung,
welche die semantische Transformation von einem graphisch vorliegenden Ver-
haltensmodell in StaTEMATE in ein Eingabe-Format fiir den Model-Checker durch
einen Zwischenschritt vereinfachen sollte. SMI als Austauschformat bietet die in-
zwischen viel genutzte Moglichkeit, Modelle anderer Sprachen ebenfalls nach SMI
zu ubersetzen, um diese mit dem Model-Checker untersuchen zu konnen. Da SMI
als Reprasentationsebene ndher an den jeweiligen Modellrepradsentationen liegt
als das Eingabeformat des Model-Checkers, gestaltet sich eine solche Integration
deutlich einfacher.

Dartiber hinaus gibt es fiir SMI neben der Verwendung alternativer Model-
Checking Verfahren auch andere Anwendungsgebiete, wie beispielsweise die au-
tomatische Testmustergenerierung oder Sicherheitsanalysen, so daf$ auch hier eine
groBere Flexibilitat erreicht wird. Aufgrund dieser vielfiltigen Moglichkeiten und
der zentralen Rolle von SMI sind im Rahmen verschiedener Projekte eine Vielzahl
von Optimierungsverfahren und Transformationen fiir SMI verfiigbar gemacht
worden, welche die Integration weiterer Anwendungskontexte durch Wiederver-
wendung der entsprechenden Module z.T. sehr erleichtern. Ein Ausschnitt der
SMI-Welt ist in Abbildungl6.2|dargestellt.

6.1.1 Sprachelemente

Eine genaue Definition der Sprache einschliefllich der Semantik findet sich in

[WBBLO02]. Hier sollen nur die wichtigsten Sprachkonstrukte vorgestellt werden.
Die Sprache SMI ist eine sehr einfache imperative Sprache mit lediglich 7 ver-

schiedenen Anweisungen, die sequentiell komponiert werden konnen:

e SKIP ist eine Anweisung ohne jede Auswirkung

e @[target® ,expression] ist die Zuweisungsanweisung, welche den Ausdruck
expression der Variablen target® zuweist.

e PAR S5111]... 115, RAP ist eine Anweisung zur parallelen Ausfithrung der
Programmblocke Sy, ..., S,

e DCASE []ci:51 [1... [lc,:S, DESAC ist die Anweisung zur deterministi-
schen bedingten Ausfiihrung der Programmblocke von Sy, ..., S, abhédngig
von den Bedingungen cy, ..., c,. Es wird hochstens ein Programmblock aus-
gefiihrt.
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e NDCASE [Ic1:S1 [1... [1c,:S, NDESAC ist die Anweisung zur nichtde-
terministischen bedingten Ausfithrung der Programmblocke von Sy, ..., S,
abhingig von den Bedingungen c, ..., ¢,. Es wird hochstens ein Programm-
block ausgefiihrt.

e WHILEc DO S 0D ist die Schleifenanweisung, bei der S solange iterativ aus-
gefiihrt wird, wie die Bedingung c erfiillt ist.

e BREAK ist die Schleifenabbruchsanweisung

SMI-Programme dienen der Modellierung Reaktiver Systeme und miissen als sol-
che eine Endlosschleife besitzen. Diese wird von allen SMI-basierten Werkzeugen
als erste Anweisung des Programms erwartet, welche die gesamte Verhaltens-
beschreibung in dem Schleifenkérper besitzt, d.h. ein SMI-Programm ohne Pro-
grammkopf'[sieht folgendermafien aus:

CODE
+ DO STEP

¢« END STEP
END

Dabei bezeichnen wir das Ausfiithren der zwischen DO STEP und END STEP
aufgefiihrten Anweisunge auch als die Ausfithrung eines Schritts des SMI-
Programms. Ein solcher Schritt entspricht dem in Abschnitt diskutierten Be-
griff der Schritt-Funktion.
Die relevanten verfiigbaren atomaren Datentypen sind: Condition, Integer) mit
Einschrankung des Wertebereichs durch ein Intervall [/, u] mit/, u € Z und Real. Die

Wertebereiche dieser Typen sind Dcoyq = {false, true}, DInt;‘ = {ieZ|l <i<u}und
def

Drear = R. SMI besitzt auflerdem die kompositionellen Typen Array und Record,
wobei keine Restriktionen bzgl. der Schachtelungstiefe existieren. Es existieren
weitere Datentypen in SMI, die jedoch fiir diese Arbeit nicht von Belang sind.
Stattdessen fithren wir den abstrakten Typ Disc ein, welcher alle Typen diskreten
Wertebereichs umfassen soll. Wir bezeichnen die Menge aller Datentypen in SMI
mit T sp.

Variablen dieser Typen besitzen zusétzlich einen Modus M aus der Menge der
Modi Msm; = {input, state, observer, constant}, welche wie folgt zu interpretieren
sind:

e Eingabemodus (input): Variablen dieses Modus werden zu Beginn jeden
Schrittes neu von der Umgebung beschrieben.

e Zustandsbehaftete Modi (state): Diese Modi werden fiir Variablen verwen-
det, welche ihren Zustand {iiber Schrittgrenzen hinweg beibehalten. Es gibt
fiir jede dieser Variablen v implizit auch eine Variable v°, die im Unterschied
zu v als gestrichen (primed) bezeichnet wird. Demgeméfs sprechen wir bei v
auch von der ungestrichenen (unprimed) Variablen. Ungestrichene Variablen
sind nur lesbar und referenzieren den Wert der Variablen am Ende des vor-
herigen Schrittes. Demgegeniiber sind gestrichene Variablen, welche in der

IDem Programm ist immer ein , MODULE name” als Programmkopf vorangestellt, was wir in allen
Listings dieser Arbeit jedoch unterschlagen.

?Die auflere Schleife wird in der Syntax von SMI mit WHILE true DO ... OD spezifiziert, ist dann
jedoch nicht zutreffender Weise verwechselbar mit einer divergenten Schleife, weswegen hier die fiir
illustrative Zwecke auch Verwendung findende Darstellung DO STEP ... END STEP gewéhlt wird.
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SMI-Syntax durch den Suffix '$$” gekennzeichnet werden, auch beschreibbar
und beziehen sich immer auf den aktuellen, d.h. zuletzt geschriebenen Wert
der Variable.

e Zustandslose Modi (observer): Variablen dieser Modi besitzen kein Zustands-
verhalten tiber Schrittgrenzen hinweg, d.h. zu Beginn jeden Schrittes besitzen
diese einen Typ-abhdngigen Initialwert. Diese Variablen sind entsprechend
nur in gestrichener Form existent, besitzen also in Ausdriicken immer den
'$$’-Suffix.

e Konstanten (constant): Variablen dieses Modus sind nur lesbar.

Typen und Variablen mitsamt ihren Modi und etwaigen Initial-, bzw. Konstanten-
Werten fiir zustandsbehaftete Variablen bzw. Konstanten werden in einer zwingend
erforderlichen Symboltabelle definiert, welche in einer separaten Datei das SMI-
Programm ergédnzt.

Die Menge aller Variablen bezeichnen wir mit Vgyy, wobei wir Teilmengen
hiervon durch Angabe des Typs und der Modusklasse durch die Notation V2! mit
V]TVI = {v € Vsmilv ist vom Typ T € T sy und Modus M € Mgy}
referenzieren werden. Demgegentiber beziehen wir uns mit V?M auf die Menge
der gestrichenen Instanzen der Variablen. Modus M oder Typ T koénnen dabei auch

weggelassen werden, so daf3

def M
Unmemg, Vy und

.VT:

def

M < M
o V¥ = UTGTSMI VT ’

wobei die Mengen V? und VM analog dazu definiert sind. Vgyy setzt sich aus
diesen disjunkten Teilmengen zusammen durch

Vour = (Vstate U VSstate | Vinput U ySobserver Vconstunt)
T T T T T
TE'TSMI

Ausdriicke der SMI-Sprache werden mit den einstelligen Operatoren abs, asl,
ast, not, aNot, +, -, mit den zweistelligen +, -, * /, and , or, nor max, min, +, -,
=, /=, <, <=, >, >=, % [/, mod, and, or, impl, nand, nor, xor, xnor, aAnd, aOr, almpl,
aNand, aNor, aXor, aXnor, sowie den dreistelligen if-then-else und mu gebildet. Fiir
eine bessere Lesbarkeit werden wir fiir alle SMI-Ausdriicke, sofern vorhanden, die
besser lesbaren, mathematischen Zeichen fiir SMI-Operatoren verwenden, also z.B.
'=’ fiir ‘not’, usw..

Fiir einen Ausdruck e definieren wir die Funktion V (e) als Abbildung auf die
Menge der in e vorkommenden Variablen.

6.1.2 SMI Semantik

Auf eine ausfiihrliche vollstindige Darstellung der Semantik von SMI wird an
dieser Stelle verzichtet, da diese zum Einen in [WBBL02] nachzulesen ist und
zum Anderen fiir das Verstindnis der Umsetzung des Abstraktionsverfeinerungs-
verfahrens nicht alle Einzelheiten der Sprache SMI benétigt werden. Im vorigen
Kapitel ist bei der Einfithrung der Sprachkonstrukte bereits eine intuitive Beschrei-
bung deren Semantik gegeben worden. Hier soll nur der Teil formalisiert werden,
der in diesem Kapitel benotigt wirdlﬂ

3if-then-else und mux kénnen auf semantisch dquivalente DCASE-Konstrukte abgebildet werden und
werden daher in dieser Arbeit nicht weiter betrachtet. In den verwendeten Kontexten sind sie zudem
nicht existent.

4Dabei werden gegeniiber [WBBL02] abweichende Darstellungen verwendet.
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Schritt-
Funktion ©

6.1.2.1 Variablenbelegungen und Zuweisungen

Wir fithren fir alle SMI-Variablen v € Vgy Belegungen ein, welche jeweils als
eine Funktion ¢ dargestellt werden und jeder Variablen v einen Wert w ihres
Typ-abhingigen Wertebereichs ) zuordnen, formal 0 : v = w. Jede einmalige
Ausfithrung des Schleifenrumpfes S der dufleren Endlos-Schleife tiberfiihrt eine
Belegung o; in eine neue Belegung o;.1. Dabei wird zu Beginn der Ausfithrungen
des Schleifenrumpfes implizit aus der Belegung o; die Belegung 0%, | mit

v, - 0i(0%) gdw v € Vstate

o . |v> beliebiges w,w € Dr, gdw o € Vinput
Oiy1 = RN w,w e DTUrﬂw, c DTU cw < w gdW ¥ ¢ V/dobserver

v,0% - 0,(v) gdw v € Veonst

Mit dieser Belegung werden die Variablenzugriffe in der Ausfiihrung des Schlei-
fenrumpfes zu Beginn ausgewertet und diese bei Ausfiihrung der j-ten Zuweisung
in einer Schleifenausfiihrung v}, := e mit e als beliebigem Typ-konformen Ausdruck
durch eine neue Belegung o{ . ersetzt mit

j s aw |O e gdw v = v},
Oip1 = G[Um =] = j-1 d $
v o, (0) gdwo # Uy

Am Ende der Ausfiihrung des Schleifenrumpfes ist nach Ausfithrung von k Zuwei-
sungen die Belegung i1 = of | die bei der néchsten Operation zu verwendende.
Die Anzahl k ist dabei abhéngig vom jeweilig ausgefiihrten Kontrollflufipfad, wel-
cher wiederum durch die Anfangsbelegung o?, determiniert ist. Somit definiert
die Ausfiihrung des Schleifenrumpfes die Schritt-Funktion S : S = (0; = 0i41)
und ein Lauf des SMI-Programms ergibt eine Folge von Belegungen (o, 01,02, ...)
mit
SG) S8 =)
Og P 01 — 0 = ...

mit oy als Initialbelegung durch die Symboltabelle vorgegeben.

Wir definieren die Notation o |y zur Bezugnahme auf eine Teilbelegung, welche
im Gegensatz zu o nur eine Belegung fiir Variablen aus V C Vg definiert.

Teilmengen von Belegungen werden u.a. spater fiir Analogien zu dem in Ka-
pitel 3| und @] vorgestellten Datenstrukturen herangezogen werden. Wahrend im
Hybriden Automaten der kontinuierliche Zustandsraum X C R" durch n geordne-
te Dimensionsgrofien beschrieben worden ist, haben wir hier anstelle der Ordnung
explizite Bezeichner, die Variablennamen. Da sich durch entsprechende Benennung
der Dimensionen bzw. durch Definition einer Ordnung auf Vg, die Darstellungen
ineinander tiberfiihren lassen, werden wir die formal benétigten Transformationen
der einfacheren Darstellung halber als implizit gegeben annehmen.

6.1.2.2 Kontrollfluf

Der Kontrollflufs eines SMI-Schritts ergibt sich aus der sequentiellen Ausfiihrung
der Anweisungen eines SMI-Programmblocks. Dieser verzweigt sich bei der Schlei-
fenanweisung WHILE und den Fallunterscheidungsanweisungen DCASE und
NDCASE. Die Schleifenanweisung ist, sofern die Anzahl der Schleifendurchldufe
endlich beschrénkt ist, semantisch dquivalent zu einer endlichen Verschachtelung
von DCASE-Anweisungen, wie in Abbildung [6.3|skizziert. Fiir diese kénnen wir
daher unsere Ausfiihrungen an dieser Stelle auf die Fallunterscheidungsanweisun-
gen beschra'nke

SDie Anweisung PAR wire der Vollstindigkeit halber ebenfalls zu begutachten, kann jedoch in den
C-basierten Fallbeispielen nicht auftreten und soll daher an dieser Stelle iibergangen werden.
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DCASE
4 [1 c%:
S
6 DCASE
[1 c%:
WHILE ¢ DO 8 §
ODS 10 DCASE
[1 c%:
12 S
DESAC
14
DESAC
16 DESAC

Abbildung 6.3: Semantisches Aquivalent zu WHILE-Anweisungen mit Schleifen-
bedingung ¢® und Anweisungsblock S

Abbildung 6.4: Kontrollflufdiagramm zu einem SMI-Programm, wobei ¢, = —c3
gelten soll. Der gestrichelte Pfad ist implizit vorhanden, wann immer moglicher-
weise keine der zur Disposition stehenden Bedingungen erfiillt ist. In diesem Bei-
spiel gilt dies in der Situation —¢;

Abhidngig von dem Wahrheitswert der Auswertung der jeweils zugeordneten
Vorbedingung c; wird bei einer Fallunterscheidungsanweisung maximal einer der
Blocke S; ausgewdhlt und der Kontrollfluf§ an diesen weitergegeben. Nach dessen
Bearbeitung wird der Kontrollfluf wieder in den der Verzweigungsanweisung
folgenden Anweisungen fortgefiihrt. Der Kontrollfluf$ kann somit eindeutig durch
eine Folge von Anweisungen beschrieben werden.

Die verschiedenen moglichen Kontrollfliisse lassen sich in Kontrollflufidia-
grammen veranschaulichen, welche Verzweigungen und Vereinigungen des Kon-
trollflusses beinhalten. In Abbildung [6.4]ist ein SMI-Programm und dessen Kon-
trollflufdiagramm schematisch dargestellt. Das gestrichelte Teilstiick entspricht
hier einem impliziten Kontrollfluf, in dem Bedingung c; nicht gilt. In Anlehnung
an diese Diagrammdarstellung, in der der Kontrollflufs durch einen Pfad veran-
schaulicht werden kann, bezeichnen wir den Kontrollflufl auch als Kontrollfluf3-
pfad.
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6.1.2.3 Ausdriicke diskreter Grofien

An Ausdriicken diskreter Groflen werden wir im Rahmen der Automatenkon-
struktionen und Kommunikationsfunktionen derselben lediglich die Operatoren
=,#,A,V,— verwenden, welche semantisch den gleich-bezeichneten {iblichen lo-
gischen Operatoren entsprechen. Wir verzichten daher an dieser Stelle auf eine
eingehende Vorstellung der Semantik dieser und der tibrigen Operatoren mit dem
Verweis auf [WBBL02].

6.1.2.4 Ausdriicke kontinuierlicher GrofSen

Beziiglich der Ausdriicke in SMI ist fiir die w-CeGAR Implementierung nur die Se-
mantik der Operatoren relevant, die auf kontinuierlichen Ausdriicken angewendet
werden konnen. Die zweistelligen Operatoren +, —, * und / sind in Infixnotation die
Abbildungen R X R — R, die semantisch den gleichnamigen vier Grundrechen-
arten entsprechen. In Ermangelung der Festlegung von konkreten Reprasentatio-
nen und etwaigen eingeschrankten Genauigkeiten in der Darstellung von Werten
aus R soll an dieser Stelle darauf verwiesen werden, dafd hier die C-Semantik
tibernommen worden isiﬁ Gleiches gilt fiir die zweistelligen Vergleichsoperatoren
<, £, >, 2, =,#, welche, ebenfalls in Infixnotation verwendet, die gleiche Semantik
besitzen, wie die gleichnamigen Funktionen R X R — B aus C. Die einstelligen
Operatoren + : R — R und - : R — IR lassen sich auf die zweistelligen abbilden

. def def
mit+e=0+eund —e=0-—e.

6.1.3 Vergleich zum Schritt-diskreten Hybriden Automaten

Die in SMI spezifizierbaren Modelle weisen aufgrund des imperativen Paradigmas
eine wesentlich andere syntaktische Struktur als ein Schritt-diskreter Hybrider
Automat nach Definition[9]auf Seite[29)auf. Diese sind fiir die Implementierung des
in Kapitel[d]vorgestellten Verfahrens von zentraler Bedeutung und sollen daher hier
gegentiber gestellt werden. Tabelle gibt einen einen Uberblick der verschiedenen
relevanten Aspekte.

6.2 Vom Modell zum SMI-Programm

Wie in Abbildung|[6.2]dargestellt gibt es eine Anzahl von Case-Tool-Sprachen, von
denen eine Ubersetzung nach SMI {iber den von diesen Werkzeugen generierten
C-Codes existiert. Primér dient dieser Code der Ausfithrung auf einer Zielplatt-
form eines eingebetteten Systems, fiir die das Modell entworfen wurde. In vielen
Fallen wird der C-Code sogar von den Simulationswerkzeugen der Casg-Tools her-
angezogen, um das Modell selbst zu simulieren. Der C-Code definiert in solchen
Féllen die Simulationssemantik der Modelle und ist daher eine weit zuverldssi-
gere Verhaltensbeschreibung, als in Datenstrukturen verborgene piktographische
Informationen, wie sie bei einer nicht-C-basierten Integration zu iibersetzen wéren.

Daneben ist der Vorteil einer einfacheren Ubersetzung von C nach SMI auf-
grund des gemeinsamen imperativen Paradigmas dieser Sprachen gegeben, trotz
der vielfltigen Sprachkonstrukte in C, zu denen es kein direktes Aquivalent in
SMI gibt. Weiterhin generieren nicht nur praktisch alle Case-Tools die Sprache C,
sondern dies ist auch die Sprache, in der haufig manuell erstellter Code vorliegt,

6Neben und vor dieser Arbeit existiert(e) nur ein weiterer Anwendungsfall, der diese Ausdriicke
interpretieren muf. Dies ist die Simulation des SMI Programms, welche, manifestiert in einer entspre-
chenden Simulationsfunktion, sich der C-Semantik bedient.
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Schritt-diskreter Hybrider
Automat

SMI

Eingabe | Implizit vorhanden durch Explizit vorhanden durch
Nicht-Determinismus an Eingabe-Variablen aller Typen
Transitionen, bzw. Jump Set
Funktionen mit freien
Dimensionen

Nicht- Vorhanden durch Wird realisiert durch NDCASE

determi- | nicht-deterministische -Fallunterscheidungen oder

nismus Transitionen zusétzlichen Inputs

Ausgabe | Implizit durch diskreten und Explizit durch
kontinuierlichen Zustand (z,x), | Ausgabe-Variablen, welche
dhnlich einem Moore-Automat. | nicht zustandsbehaftet sein

miissen, dhnlich einem
Mealy-Automat

Zustand | Zustdnde sind eindeutig durch | Zustand ist reprasentiert durch
diskreten Zustand kombiniert Variablenbelegungen
mit kontinuierlichem Zustand zustandsbehafteter Variablen,
beschrieben diskreter und kontinuierlicher

Zustand durch jeweils diskrete
und kontinuierliche Variablen.

Transi- Explizit vorhanden Implizit durch

tionen Kontrollfluf3-gesteuerte

sequentielle Berechnungen auf
Variablen. Hierbei sind auch
Hilfsvariablen relevant.

Guard Den Transitionen zugeordnete | Boolsche Bedingungen durch

Sets Teilmengen des die Vergleichsoperatoren
kontinuierlichen =, #,%,>,<,> auf Ausdriicke
Zustandsraums kontinuierlichen Typs. Die

Ausdriicke sind im Kontext
vorangegangener sequentieller
Berechnungen einschliefilich
Hilfsvariablenbelegungen
auszuwerten. Dabei werden
nicht notwendigerweise alle
Ausdriicke ausgewertet,
bedingt durch den Kontrollflufi.

Jump Set | Den Transitionen zugeordnete | Menge aller sequentiellen

Funktio- | Funktionen X — 2% Berechnungen fiir

nen kontinuierliche

zustandsbehaftete Variablen,
abhingig von Kontrollfluf§ und
Hilfsvariablenbelegungen. Da
die verfiigbaren Operationen
deterministisch sind, entspricht
dies einer Abbildung X — X

Tabelle 6.1: Vergleich SMI mit Schritt-diskretem Hybriden Automaten
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so dafs mit einem entsprechenden C-nach-SMI Compiler gleich mehrere Modellie-
rungssprachen abgedeckt werden.

6.2.1 Code Generierung

Wie bereits in den Abschnitten und geschildert, wird aus den mit Casg-
Tools erstellten Modellen mit Hilfe von C-Codegeneratoren C-Code erzeugt, der
insbesondere eine Funktion beinhaltet, der der Schritt-Funktion des Modells ent-
spricht. Genau diese ist, eingebettet in die obligatorische Endlosschleife fiir reaktive
Systeme, Gegenstand der Ubersetzung nach SMI.

6.2.2 C-Compiler

Begonnen in dem SafeAir-Projekt [BDL*01, BDL*02] und in verschiedenen Pro-
jekten [DSS*03, IGGB*03] weiterentwickelt wurde ein entsprechender Compiler
(c2smi), welcher die Ubersetzung von C nach SMI durchfiihrt. Dabei werden alle
von den Code-Generatoren benutzten C-Sprachkonstrukte unterstiitzt, was insbe-
sondere auch dynamische Pointerarithmetik beinhaltet.

Aufgrund der zentralen Funktion dieses Compilers wollen wir auf den gene-
rierten SMI Code an dieser Stelle genauer eingehen.

6.2.2.1 Ubersetzung der C-Sprachelemente

Wiéhrend fiir einfache Konstrukte der C-Sprache, wie if-then-else-Anweisungen,
Zuweisungen, Schleifenkonstruktionen und grofe Teile der Ausdruckssprache ein
semantisches Aquivalentin SMI existiert, besitzt C dariiber hinaus viele High-Level
Konstrukte, fiir die es in SMI kein Gegenstiick gibt. Diese sind

e Funktionen
e Sprungbefehle (goto, break, continue, case, return)
e Zeiger und Zeigerarithmetik, dynamische Speicherverwaltung

e Casts

Da es kaum C-Programme ohne die Mehrzahl dieser Elemente gibt, mufite ei-
ne entsprechende Ersatzkonstruktion aller tiblichen Verwendungen dieser in SMI
gefunden werden:

Ubersetzung von Funktionsaufrufen Funktionsaufrufe werden durch die Tech-
nik des Inlining nach SMI tibersetzt, d.h. wo immer ein Funktionsaufruf im SMI-
Programm stehen miisste, wird der gesamte Funktionsrumpf eingesetzt. Dabei
werden etwaige Parameterzuweisungen zu Beginn ergédnzt und die Eindeutigkeit
aller Bezeichner unter Beibehaltung der Nachverfolgbarkeit durch Umbenennen
aller Variablen sichergestellt.

Eine Inlining-Technik verbietet naturgemdfs die Unterstiitzung von unbe-
schrankter Rekursion, mit anzugebender maximaler Rekursionstiefe ist durch
einen entsprechend oft instantiierten Funktionskorper jedoch eine beschrankte Re-
kursion moglich. Fiir umfangreichere Funktionen mit mehreren potentiellen Stellen
im Funktionskorper, an denen rekursive Aufrufe durchgefiihrt werden konnen, ist
das Limit aufgrund der exponentiell wachsenden Programmgrofie jedoch schnell
erreicht.
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10

14

16

18

int x; CODE

int cond; 4 WHILE 1 DO
void f() { DCASE
if (cond) { 6 [] cond:
x = 1; @[XSB , 1]
}1 8 @[x®, 3]
else { [1 =(cond):
x = 2;
10 @[x%, 2]
} return DESAC
X = 3: 12 OD

! ! END

void main() {
while (1) {
£0);
}
}

Abbildung 6.5: Beispiel fiir Ubersetzung von Return-Anweisungen

Ubersetzung von Sprungbefehlen Sprungbefehle fehlen in SMI ginzlich und
somit muf jeder Sprung im Kontrollflufs des Programms durch bedingte Ausfiih-
rung dazwischenliegender Anweisungen iibersetzt werden. Bei jedem bedingten
Sprung wird der Kontrollfluff verzweigt und fiir beide Zweige ein entsprechen-
der SMI-Codeblock bis zu der Stelle generiert, bei der der Kontrollfluf§ wieder
zusammenlduft. Abbildung |6.5] zeigt ein einfaches Beispiel der Ubersetzung ei-
ner Return-Anweisung. Die tibrigen Sprungbefehl{] werden nach dem gleichen
Prinzip tibersetzt.

Ubersetzung von Zeigerarithmetik und Adressmengenberechnung Zeiger wer-
den als Variablen vom Datentyp Integer tibersetzt. Jedem C-Objekt, d.h. Variablen,
Elementen von Arrayvariablen und Komponenten von Strukturvariablen, wird in
SMI eine Adresse zugeordnet, die fiir auf dem Heap befindliche Objekte global
eindeutig ist und fiir lokale Variablen mit begrenzter Lebensdauer nur innerhalb
deren Lebensdauer.

Aufgrund der strengen, statischen Typisierung in SMI sind Dereferenzierun-
gen von Zeigern zwecks Lese- oder Schreiboperation auf dazugehorige Objekte
nicht auf eine umfassende Array-Struktur abbildbar, wie dies tiblicherweise von C-
Compilern bzgl. einer dynamisch typisierten Speicherarchitektur umgesetzt wird.
Daher werden Dereferenzierungen auf umfangreiche DCASE-Unterscheidungen
in SMI abgebildet, bei der jedes potentiell mogliche Typ-konforme Objekt abhédngig
von dem Adresswert angesprochen wird.

Bei naiver Betrachtung der Addressiibersetzung ohne weitere Analysen muf3
davon ausgegangen werden, daf$ bei jeder Dereferenzierung jedes Typ-konforme
Objekt referenziert werden konnte, und daher praventiv bei jedem Zugriff eine
Fallunterscheidung bzgl. aller in Frage kommenden Variablen eingefiihrt werden,
was nicht nur die Grofle des SMI-Programms quadratisch wachsen liefle, sondern
auch die Komplexitédt der Verhaltensbeschreibung erheblich erhohte.

Aus diesem Grunde wird durch ein Fixpunkt-Analyseverfahren die Menge der
moglichen Addressinhalte jeder Zeigervariablen zu den jeweiligen Programmaus-
fiihrungszeitpunkten tiberapproximierend berechnet. Die Durchfiithrung erfolgt
mittels abstrakter Simulation, kombiniert mit der Einfiihrung von strikt getrenn-
ten Segmenten, welche jede Zuweisung und Berechnung von Adressen bis auf die
folgenden Abstraktionen nachvollzieht:

’Die Sprungbefehle goto und continue sind zum Zeitpunkt des Verfassens dieser Arbeit noch nicht
unterstiitzt, da keiner der Codegeneratoren diese verwendet.
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10

14

16

18

int a,c[3]; CODE

int *x = &a; 4+ DCASE
int *y = &c[1]; [] cond:
int sxz = &y; 6 @[a®, 1]
. @[c%[1], 2]
int cond; s DESAC
; @[y®, y+1]
void step_func() {
if ( cond) | 1o END
X = 1;
#x7 = 2;
}
(xz)++;

}

void main() {
step_func () ;
}

Abbildung 6.6: Berechnung potentieller Adressmengen von Zeiger-Objekten (1)

int a,c[3]; CODE
int *x = &a; 4 WHILE 1 DO
int *y = &c[1]; @[oob_error_c® , false]
int »xz = &y; 6 DCASE
J [] cond:
int cond; $
void step_func() { ’ @[a$ o
if (cond) { ol 2]
ax = 1; 10 DCASE .
xxz = 2; {1 y=7:
) 12 @[c*[1], L®]
(*z)++; 1 y=8:
} 14 @[c*[2], L®]
. [T =((y=6)A(y<8)):
void .main() { 16 @[oob_error_c¥ , true]
while (1) { DESAC
step_func () ; 18 DESAC
} @[y$ , y+1]
} 20 OD
END

Abbildung 6.7: Berechnung potentieller Adressmengen von Zeiger-Objekten (2)

o Bei Wiederzusammenfiihrung von KontrollfluSverzweigungen werden die
Adressmengen jeder Variablen aller Verzweigungen durch Vereinigung be-
rechnet. Dabei wird nicht untersucht, ob einzelne Verzweigungen iiberhaupt
zur Ausfithrung kommen konnten.

e Bei Addition von Adress-Offsets dynamischer Grofie zu einer Adresse wird
konservativ davon ausgegangen, daf$ das Ergebnis hernach die Adresse jeden
Typ-konformen Objekts innerhalb desselben Segments beinhalten kann.

Das Fixpunkt-Analyseverfahren terminiert, sobald sich die Adressmenge keiner
Variablen mehr in zwei aufeinander folgenden Iterationen &ndert. Aufgrund der
oben beschriebenen Abstraktionen in der Simulation ist dies im Allgemeinen be-
reits nach vergleichsweise wenigen Iterationen der Fall. Im schlimmsten Fall ist die
Anzahl der benétigten Iterationen so hoch wie die grofite Anzahl aller Variablen
eines Typs n = max({krlkr = |Varr|}), wobei Varr die Menge aller C-Objekte des
Typs T représentiert.

Zur Veranschaulichung des Ergebnisses dieser Berechnung ist in Abbildung
die SMI-Ubersetzung von einem einfachen Beispielprogramm in C dargestellt. Hier
konnen die Zeigerinhalte noch statisch eindeutig berechnet werden, daher sind kei-
ne Fallunterscheidungen notig. Anders verhélt es sich bereits in Abbildung[6.7, wo
die fiir reaktive Systeme zwingende &dufiere nicht-terminierende Schleife ergédnzt

124



12

14

16

18

22

int a,c[3]; CODE
int *x = &a; 4+ WHILE 1 DO
int ry = &c[1]; @[seg_error® , false]
int ++z = &y; 6 DCASE
[] cond:
int cond, cond2; s @[l%, 1]
void step_func() 1 ”Ex:5‘
if ( cond '
( *x):{l; @[a®, 15%]
ixz = 2 12 [] —(x=5):
} @[seg_error® , true]
(+2) ++; 14 DESAC
if ( cond2) | DCASE
7=&x ; 16 [1 z=10
} @[’ , y]
} 18 [] z=9:
@[l , x]
void main() { 2 DESAC
while (1) { @[ls® , 2]
} step_func () ; » DCASE
| [1 148=
2u @[c®[1], 5]
[1 1,5=5:
2 @[a’, I5°]
[1 1,%=8:
28 @[c¥[2], I5°]
[T =(3=5)A=((14526)A(15<8) ) :
30 @[seg_error®, true]
DESAC
32 DESAC
DCASE
34 [] z=10:
@[l , y]
36 [] z=9:
@[l® , x]
38 DESAC
@[l7% , 1%+1]
40 DCASE
[] z=10:
2 e[y®, I;*]
[] z=9:
44 @[x®, I;%]
DESAC
46 DCASE
[] cond2:
18 @[z%, 9]
DESAC
50 OD
END

Abbildung 6.8: Berechnung potentieller Adressmengen von Zeiger-Objekten (3)
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SMI
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Hilfsvariablen
klassifiziert

Abbildung 6.9: Verfeinerte Sicht auf die Schritte der Kompilation

ist. Die Zuweisung "#+z=2" kann nicht mehr statisch eindeutig bestimmt werden
und eine entsprechende Fallunterscheidung in SMI wird erforderlich, wie in den
Zeilen 10 bis 17 zu sehen ist. Da der Wert von z sich nicht d&ndern kann, ist der ge-
nerierte SMI Code insgesamt dennoch vergleichsweise {ibersichtlich. Dies dndert
sich, wenn, wie in Abbildung|6.8|dargestellt, die Variable z bedingt auf die Adresse
von x gesetzt werden kann. Dies hat insbesondere auch Einfluss auf die moglichen
Adressbelegungen von X, so daf8 fiir die Zeile 11 im C-Code nun alternativ die
Moglichkeit einer Segmentverletzung in Betracht gezogen werden muf.

Casts Die starke, statische Typisierung in SMI erzwingt eine strikte Einhaltung
der Grenzen zwischen nicht kompatiblen Typen. Kompatibel sind in dieser Hin-
sicht lediglich die ganzzahligen Datentypen unterschiedlichen Wertebereichs in-
nerhalb des kleinsten gemeinsamen Wertebereichs, wobei hierzu als Sonderfall
auch Aufzdhlungstypen und Bedingungen gehoren. Castings in C konnen daher
nur im Rahmen explizit modellierbarer, semantisch dquivalenter Transformationen
in SMInachempfunden werden. Unterstiitzt wird dies bislang nur fiir Integer-Casts
aller Art und Casts zwischen FlieSkommazahlen und Integerwerten. Letzteres ist
ausfiihrlicher in Abschnitt[6.6beschrieben.

6.2.2.2 Nachbearbeitung des SMI-Codes

Im vorangegangenen Abschnitt wurde die SMI-Code Generierung aus einem
C-Programm skizziert. Dieses SMI-Programm ist jedoch fiir das CTL-Model-
Checking in dieser Form noch ungeeignet, weil die grofle Anzahl an Variablen
zu einem unnétig grofien Zustandsraum fiihrt. Der vorgegebene Modus aller Var-
iablen mit persistenter Lebensdauer des Pendant im C-Programm ist zunéchst bei
konservativer Betrachtung als zustandsbehaftet anzunehmen, da ein Lesezugriff
auf denselben unter Umstdnden die Belegung der Variablen im vorangegangenen
Schritt referenzieren konnte.

Fiir viele dieser Variablen kann dies jedoch aus strukturellen Griinden mit Hilfe
einer statischen Analyse ausgeschlossen und die entsprechenden SMI-Variablen
mithin als zustandslos definiert werden. Der Model-Checker kann so spéter bei
der Kodierung des Zustandsraums von diesen Variablen absehen.

Fiir diese Analyseﬂ wurde ein eigenes Werkzeug namens smiaux implemen-
tiert, welches fiir alle Variablen alle Kontrollflupfade des SMI Programms unter-
sucht und feststellt, ob eine Variable vor dem jeweils ersten Lesezugriff innerhalb
eines Schrittes nie oder moglicherweise schon beschrieben worden sein kénnte

8Diese Analyse entspricht in algorithmischer Form der von uns in Abschnittbzgl. des Fallbei-
spiels durchgefiihrten Betrachtung der benétigten Anzahl der Zustandsbits.
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always read

(ar)

aw

possibly

poss1b1y written
auxiliary (pa)

[ (pW)

pr.ar,s,
saw

PW Pr; Pa
ar,s,u

pa

pa,a
u,pw

) pr.ar,s

avc\‘ always written aw ]
(aw)

<,

Legend
—r —> read
— W —>  write
— .. —  merge

state, always
written (saw)

Abbildung 6.10: Zustandsdiagramm zur Berechnung des Modus fiir Variablen. Die
Transitionsbeschriftungen fiir Fusionsoperationen (merges) sind Abkiirzungen fiir
den Zustand der gleichen Variablen eines anderen Kontrollflupfads im Fusions-
punkt

(zustandsbehaftet), oder ob diese immer schon beschrieben worden sein muf$ (zu-
standslos). Diese Information mufs bei wieder zusammenlaufenden Kontrollfliissen
(Mergepoints) entsprechend fusioniert werden (merging).

Der Algorithmus verwaltet fiir jede Variable v € V einen Zustand s, € Sy,
welcher sich in Abhidngigkeit von Variablenzugriffen entlang der Pfade und
Fusionsoperationen in den Mergepoints gemafs der Funktionen newstate,ceess :
Sy X {read, write} — Sy und newstateyerqe : Sy X Sy — Sy gemidfs des Zustands-
diagramms in Abbildung dandern kann. Nach Abschluss der Analyse ist eine
Variable in den Zustdnden unused, possibly written, always written, possibly auxiliary
und auxiliary als zustandslos zu behandeln.

Ein Beispiel dieser Berechnung ist in Abbildung bzgl. des Kontrollfluf3-
diagramms eines einfachen SMI-Programms dargestellt. Die Abbildung zeigt die
Zustandswechsel des Zustands jeder Variablen im Verlauf der Berechnung, welche
dem chronologischen Ablauf jeden Kontrollpfadsegments folgend den Zugriffen
auf Variablen und Fusionen der KontrollflufSpfade durch Anwendung obiger Funk-
tionen Rechnung tragt. Das Ergebnis der Berechnung fiihrt zur Klassifikation der
Variablen ‘b’ als zustandslose Hilfsvariable.
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VvE{a,b,c}: state(v)=u

state(c)=ar ( @[b*, ¥ >

state(b)=aw

(@[a*, (a+ 1)) state(a)=ar

state(a)=saw

state(b)=a
state(a)=aw

state(a)=saw
state(b)=pa
state(c)=pr

Mergepoint

state(a)=saw @[c%, a’]
state(c)=saw

Abbildung 6.11: Beispiel fiir die Berechnung des Modus von Variablen anhand des
Kontrollflusses. Der Zustand s, einer Variablen v ist in der Abbildung durch die
Funktion state gegeben

Uber die Klassifikation hinausgehend wird im Rahmen obiger Berechnung fiir
alle lesenden Variablenzugriffe auf eine Variable v*, deren Zustand zum chrono-
logischen Zeitpunkt des Zugriffsﬂ gemafs KontrollflufSpfad unused, possibly written
oder always written ist, der Variablenzugriff durch das ungestrichene v ersetzt, da
es sich in diesen Féllen mit absoluter Sicherheit um den Wert des vorherigen SMI-
Schrittes handeln muf3. Diese explizite Unterscheidung wird spétere Betrachtungen
vereinfachen.

Destrukturierung In SMI gibt es eine strukturelle Hiirde bei der Klassifikation
von zustandslosen Variablen: Variablen strukturierten Typs konnen nur als Gan-
zes entweder als zustandslos oder zustandsbehaftet definiert sein, Komponenten-
spezifische Mischformen sind hingegen nicht moglich. Da dies in einigen Kontextes
ein enormes Optimierungspotential ausschliefst, ist vor der Analyse zur Berech-
nung zustandsloser Variablen eine Destrukturierung des SMI-Codes notwendig.

Zu diesem Zwecke ist das Tool smidestruct implementiert worden, welches
jedes Datenobjekt d der Form ‘a.b” bzw. ’c[k]” mit 'k’ als Konstante aus INg
auf eine unstrukturierte Variable v; nachvollziehbaren Bezeichners bijektiv ab-
bildet. Zugriffe auf d werden jeweils durch v, substituiert. Ausdriicke der Form
‘c[< beliebigerAusdruck >]" kann es in dem durch c2smi erzeugten SMI-Code nicht
geben, da diese im Rahmen der Dereferenzierung von Zeigern immer in explizite
Fallunterscheidungen mit konstanten Feldzugriffen aufgeschliisselt werden.

In Abbildung[6.9|sind noch einmal zusammenfassend die Schritte der Kompi-
lierung aufgeschliisselt.

9Zu unterscheiden vom Zustand am Ende der Analyse
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6.3 Abstraktionsverfeinerung auf SMI-Ebene

Nachdem die Herkunft der in SMI vorliegenden Verhaltensbeschreibung geschil-
dert wurde, wird im Folgenden die Umsetzung der Abstraktion und Abstrakti-
onsverfeinerung des in Kapitel f konzeptionell beschriebenen Verfahrens auf der
SMI-Ebene beschrieben. Insbesondere aufgrund der sequentiellen Ausfithrung von
Anweisungen gegeniiber den atomaren Transformationen des Schritt-diskreten
Hybriden Automaten sind deutlich mehr Transformationsschritte nétig, als auf
konzeptioneller Ebene dargestellt, wie in Abbildung|6.I|bereits angedeutet wurde.
Nach einigen Transformationen, die das SMI-Programm im Rahmen einer Vor-
verarbeitung durchlaufen muf3, wird die Abstraktion des SMI-Programms geschil-
dert. Wichtiger Punkt ist dabei die Projizierbarkeit des Pfades des abstrakten SMI-
Programms auf die Berechnungssequenz des originalen SMI Programms analog
zu Abschnitt auf Seite 40l Insbesondere wird in Abschnitt [6.3.3] auf eine
Erweiterung zur Steigerung der Effizienz der Projektion sowie deren Injektivitat
eingegangen. Zuletzt wird in diesem Abschnitt die Konstruktion des w-Automaten
einschliefflich dessen Kombination mit dem abstrakten SMI-Programm erldutert.

6.3.1 Vorbearbeitung des SMI Programms

Das nach der Kompilation vorliegende SMI Programm beinhaltet auch nach den
bereits vorgestellten Nachbearbeitungen unter Umsténden die folgenden Eigen-
schaften:

e Das Modell besteht moglicherweise aus Teilen, welche aus strukturellen
Griinden keinen Einfluff auf die zu verifizierende Eigenschaft haben kon-
nen und unnotig die Komplexitat sowohl fiir die Abstraktion, als auch fiir
die spatere Anwendung des Model-Check-Algorithmus erhchen.

e Das Modell kann Schleifen beinhalten, welche zwar durchaus spater wah-
rend der Modellgenerierung durch das Werkzeug smi2blifmv z.T. behandelt
werden konnen, die zu verwendende Abstraktionstechnik kann mit Schleifen
jedoch nicht umgehen.

e Variablen kénnen auf einem KontrollfluSpfad mehrfach mit neuen Werten
beschrieben werden, was eine Berechnung des DatenflufSgraphen erheblich
verkompliziert.

e Die Eigenschaft kann sich auf Aussagen zu kontinuierlichen Grofien absttit-
zen, welche vor der Abstraktion zunéchst in explizite diskrete Zustédnde tiber-
tragen werden miissen.

Bevor mit der eigentlichen Abstraktion begonnen wird, wird ein weiterer, vorberei-
tender Transformationsschritt vorgenommen, in dem das SMI-Programm entspre-
chenden Vereinfachungen und Transformationen unterzogen wird. Dieser Schritt
ist als Schritt 3 der Abbildung [6.1]auf Seite [114] dargestellt.

6.3.1.1 Cone-of-Influence-Reduktion

Das Tool smicoi fithrt die Analyse zur Bestimmung der fiir die Property relevanten
Teile des Modells (cone-of-influence) auf syntaktischer Ebene durch. Dabei werden
beginnend von der nachzuweisenden Eigenschaft ¢ transitiv strukturell moégliche
Beeinflussungen der Variablen soweit zuriickverfolgt und in einer Menge VC itera-
tiv aufgesammelt, bis keine weiteren Variablen mehr hinzugefiigt werden kénnen,
mithin also ein Fixpunkt erreicht ist. Im Anschlufs an diese Analyse kénnen alle
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Zuweisungen zu Variablen v aus dem SMI-Programm entfernt werden, die nicht in
VC sind. Genauere Einzelheiten zu diesem Verfahren sind in [Bie03|] nachzulesen.

Eine solche Optimierung findet sich typischerweise ebenfalls in dem Model-
Checker selbst [RGA™96, [Gro96a, (Gro96b], jedoch ist es fiir die Abstraktion von
Vorteil, wenn bereits auf dieser Ebene unnotige Modellteile entfernt sind, zumal
diese kontinuierliche Berechnungen mit einschliefSen kénnen.

6.3.1.2 Abrollung von Schleifen

Schleifen mit einem Schleifenrumpf S, die einer festen syntaktischen Struktur fol-
gen und bei denen die Anzahl #n der Wiederholungen statisch aufgrund der Schlei-
fenbedingung ¢ und der unausweichlich auszufithrenden Zuweisungen zu einer
Schleifendurchlaufzihlervariable innerhalb von S berechenbar sind, werden mit
dem Werkzeug smi4loopunroll in n sequentiell aufeinanderfolgende Codeblocke S
ausgerollt. Dabei wird die Schleifendurchlaufzédhlervariable durch entsprechende
Konstanten direkt substitutiert.

Folgen die Schleifen nicht dem erkannten Muster, miissen diese mit manu-
ellen Eingriffen eliminiert werden, da das Abstraktionsverfahren keine Schleifen
akzeptiert.

6.3.1.3 Erzeugung von Single-Assignment-Code

Fir die Berechnung von GJ-Paaren in Abschnitt[6.3.3|wird ein DatenfluBgraph des
Modells bzgl. kontinuierlicher Variablen benétigt. Dieser wird, wie in Abschnitt
beschrieben, aus dem SMI-Programm erzeugt und setzt dabei voraus, dafs
entlang eines jeden KontrollfluBSpfades des Modells jede Variable hochstes einmal
einen Wert zugewiesen bekommt. Diese vom SMI-Programm geforderte Eigen-
schaft des Single-Assignment-Code beschrinkt sich dabei auf Variablen vom Typ
Real, da andere Variablen in der Abstraktion unbeachtet bleiben.

Die Erzeugung von Single-Assignment Code auf einem KontrollfluSpfad wird
moglich durch die Verwendung zusétzlicher Hilfsvariablen {;|0 < i < k} mit k als
Anzahl der Zuweisungen an die Variable v auf diesem Pfad. Fiir jede Zuweisung
einer Variablen v wird stattdessen die Variable v; fiir die i-te Zuweisung auf dem
Pfad verwendet und entsprechend entlang des Pfades fiir den ndchsten darauf
folgenden Lesezugriff wird wieder v; anstelle von v verwendet. Nach dem letzten
Zugriff auf die Variable vy wird diese fiir die korrekte Berechnung des néichsten
Schrittes der dufiersten Schleife wieder in die Variable v geschrieben.

Da das Vorgehen einer solchen Analyse abermals die systematische chronologi-
sche Bearbeitung des Kontrollflufigraphen erfordert, wurde fiir diesen Algorithmus
erneut das Tool smiaux bemiiht, in welchem diese Funktionalitat integriert ist. Die
Implementierung bestimmt durch Analyse zunéchst die betreffende Variablenmen-
ge, die einer solchen Transformation unterzogen werden muf3. Unter Verwendung
von Bindungslisten wird die oben beschriebene Substitution ausgefiihrt, wobei in
den KontrollfluSfusionspunkten jedesmal sichergestellt sein mufi, daf8 beziiglich
einer Variablen v fiir alle zusammenlaufenden Zweige eine gemeinsame Instanz v;
gemdf3 der Bindungslisten die aktuelle ist, die Instanzen miissen also synchronisiert
werden. Dies wird durch eine Zuweisung zur Variablen v; am Ende aller zusam-
menlaufenden KontrollfluBpfade erreicht, wie in Abbildung am Beispiel der
Variablen v = “a’ und v; = "a4’ dargestellt. Fiir zustandslose Variablen muf} die
Synchronisation nur solange aufrechterhalten werden, wie noch nachfolgende Zu-
griffe auf diese Variablen erwartet werden. Der gestrichelt dargestellte Pfadteil in
Abbildungist implizi und reprasentiert den Fall, daf3 in einem DCASE oder

19Eine Uberpriifung, ob die Disjunktion aller Bedingungen eine Tautologie und der implizite Pfad

130



( @[a% a’+...] ) (@Jal®, a*+...] )

@l..., al%]

| ( @[a3", ...] )

@[a2s, ...]

(@, 22 ) (@as.a3) ) (@@ad,al’] )

Mergepoint

@[a®, a4%]

Abbildung 6.12: Beispiel fiir die Transformation eines SMI-Programms mit sche-
matischen Zugriffen auf eine Variable ‘a’ in Single-Assignment-SMI, dargestellt als
KontrollfluSpfaddiagramm. Der gestrichelte Pfad ist implizit

NDCASE keine der angegebenen Bedingungen erfiillt ist. Diese Pfadteile sind nun
in explizite zu tiberfithren und ebenfalls mit der erforderlichen Zuweisung zur
gemeinsamen Instanz der relevanten Variablen auszustatten. Die abschliefende
Zuweisung v := v mufd nur fiir Zustandsvariablen erfolgen.

6.3.14 Kodierung von Zustandsformeln im SMI-Modell

Analog zum in Abschnitt[4.6.1]auf Seite[p7]beschriebenen Ansatz zur Bezugnahme
auf den kontinuierlichen Zustandsraum innerhalb von Zustandsformeln in der
in CTL-spezifizierten Eigenschaft ¢, miissen wir auch auf der SMI-Ebene eine
vergleichbare Transformation durchfiihren. Hier gestaltet sich diese jedoch deutlich
einfacher, da fiir jede Zustandsformel f lediglich eine boolsche SMI-Variable obs®
des Modus Observer dem SMI-Programm hinzugefiigt werden mufs. Als letzte
Zuweisung am Ende der Endlosschleife im SMI-Programm und damit als letzte
Zuweisung der SMI-Schrittfunktion, wird eine Zuweisung obs® := f angehangen.
Damit hat die Variable obs® automatisch den Zustandswert der Zustandsformel
f, welche hernach in ¢ durch die Zustandsformel obs® = true substituiert werden
kann.

6.3.2 Initialabstraktion

Das SMI-Programm liegt jetzt in einem Zustand vor, in dem die initiale Abstraktion
als ein neues SMI-Programm erzeugt werden kann. Die Anforderungen an die
initiale Abstraktion zur Erzeugung des abstrakten SMI-Programms S aus dem
konkreten, originalen SMI-Programm Smg sind

e Elimination aller kontinuierlicher Berechnungen unter vollstindiger Beibe-
haltung des diskreten Verhaltens und

somit ausgeschlossen ist, wird zusétzlich in smiaux durchgefiihrt.
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e Sicherstellung der Berechenbarkeit der Pfadprojektion, wie in Ab-
schnitt auf Seite 39| gefordert.

Die folgenden Abschnitte schildern den Vorgang der Initialabstraktion einschlief3-
lich der Sicherstellung der Pfadprojizierbarkeit durch Einfiihrung zusatzlicher Var-
iablen in S,s.

6.3.2.1 Elimination kontinuierlichen Verhaltens

Die Trennung zwischen diskretem Verhalten und kontinuierlichen Berechnungen
gestaltet sich auf der SMI-Ebene noch sehr tibersichtlich, sofern keine Konversio-
nen zwischen ganzzahligen und kontinuierlichen Gréfien vorhanden sind. Diese
Problematik ist ausfiihrlich in Abschnitt6.6ldiskutiert und soll der Einfachheit hal-
ber zundchst unbetrachtet bleiben. Kontinuierliches Verhalten erscheint im SMI-
Programm dann ausschliefllich in zwei verschieden Formen:

1. Vergleichsoperationen auf Ausdriicken kontinuierlichen Typs, z.B.x—z < -y

2. Zuweisungen kontinuierlicher Ausdriicke auf Variablen kontinuierlichen
Typs, zB. x =y +z

Die Elimination eines Vergleichoperationsausdrucks e; % e, mit Re {<, <, >, >, =, £
erreichen wir durch Substitution desselben mit einer boolschen Eingabevariable p,
im Folgenden als Propositionsvariable bezeichnet mit Expr(p) = ¢, % ¢y, deren bool-
scher Wert in jedem Schritt von der Umgebung neu belegt werden kann, wodurch
vom Model-Checker nicht-deterministisch ein Ergebnis der Vergleichsoperation
geraten werden kann. Die Elimination der Zuweisungen gestaltet sich noch einfa-
cher, da diese zunichst ersatzlos entfernt werden konnen. Dadurch werden auch
alle Ausdriicke auf der rechten Seite der Zuweisung entfernt. Diese triviale Form
der Abstraktion wird auch als propositionale Abstraktion bezeichnet.

6.3.2.2 Gewihrleistung der Pfadprojektion

Die Einhaltung der Bedingung der Pfadprojizierbarkeit ist hingegen nicht trivi-
al, da SMI zwischen zwei diskreten System-Zustédnden durchaus unterschiedliche
Berechnungen vollfithren kann und somit nur aufgrund der Belegung diskreter
Variablen nicht ersichtlich ist, welche Berechnungen auf dem kontinuierlichen Zu-
standsraum ausgefiihrt wurden. Dies entspricht somit eher einem Schritt-diskreten
Hybriden Automaten geméf Definition [12) auf Seite 3T]aus Abschnitt[3.3] welcher
mehrere Transitionen zwischen zwei Zustdnden erlaubt. Nun konnte man natir-
lich die in Abschnitt[.3|beschriebene Transformation zur Gewinnung eindeutiger
Transitionen zwischen je zwei Zustdnden durchfiihren und hernach fiir jede Tran-
sition, représentiert als ein Paar von Belegungen der diskreten SMI-Variablen, das
entsprechende GJ-Paar ermitteln, jedoch ist dies aufgrund der Grofie der Systeme
nicht praktikabel und auch nicht nétig.

Da SMI tiber zustandslose Beobachtungsvariablen (Observer) verfiigt, besteht
grundsatzlich die Moglichkeit, mit deren Hilfe und entsprechender Verwendung
nicht nur die jeweilig genommene Transition zwischen zwei Zustdnden zu bestim-
men, sondern dariiber hinaus sogar direkt die Information bzgl. des zugehorigen
GJ-Paares anzuzeigen. Damit kann die in Abschnitt auf Seite 39| eingefiihrte
Funktion 0 in gewisser Hinsicht in das abstrakte SMI-Programm integriert wer-
den, so dafs in der spateren Pfadauswertung aus diesem die zugehorige G/-Sequenz
direkt ableitbar ist.
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Propositions- und Trace-Variablen Fiir eine solche Aufbereitung des SMI-Pro-
gramms ist zundchst sicherzustellen, dafs durch die Abstraktion keine Information
verloren geht, die nicht anderweitig wieder beschafft werden kann. Durch die
Einfiihrung von Propositionsvariablen als Substitut fiir das Ergebnis abstrahierter
Vergleichsoperationen auf kontinuierlichen Ausdriicken konnen wir bereits mit
Hilfe der Belegung der Propositionsvariablen am Ende eines SMI-Schritts rekon-
struieren, wie der dazugehorige Vergleich ausgewertet werden muf3, um einen Lauf
des abstrakten SMI-Programms S, im dazugehorigen konkreten SMI-Programm
Smg nachzuvollziehen. Dies ist jedoch noch unzureichend, da die Information bzgl.
zugewiesener kontinuierlich-wertiger Ausdriicke zu Variablen in Sy;g in Sgs kein
Pendant besitzt und bislang noch verloren geht. Wir kénnen demnach mit Hilfe
einer Belegung von Variablen aus S, am Ende eines SMI-Schrittes so noch nicht
sagen, welche Zuweisungen ein dazugehoriger Lauf in S,;; ausgefiihrt hétte.
Diese Zuweisungen sind jedoch durch einen im Rahmen eines SMI-Schrittes
genommenen Kontrollflu8pfad eindeutig festgelegt, da dieser sich isomorph auf
einen korrespondierenden Kontrollflufspfad in S,;; projizieren laft. Es wére somit
ausreichend, das abstrakte SMI-Programm um Kontrollfluipfadbeobachtungsva-
riablen zu ergénzen, die am Ende des SMI-Schritts eine Rekonstruktion des Kon-
trollfluSpfads erlauben. Einfacher verwendbar sind hingegen Zuweisungsbeobach-

tungsvariablen t3, die fiir jede ausgefiihrte Zuweisung a zu einer Variablen v € Vﬁ
eal

in S,riq eine eindeutige Belegung G(tﬁ) = ky in S, erhalten, wobei k, € {0,1,...,1n,}
mit 7, als der Anzahl von Zuweisungen zu der Variablen v in S,;;. Wir ergéan-
zen Sys daher um solche Zuweisungsbeobachtungsvariablen, im Folgenden auch
als Trace-Variablen bezeichnet, welche die spdtere Rekonstruktion zugehoriger Zu-
weisungen aus S, gestatten. Dabei wird fiir jede Variable v € Viml in Sy eine
Trace-Variable t} eingefiihrt, die vom Typ Inte gery’ ist. Fiir jede Zuweisung ain Sy,
wird an der korrespondierenden Stelle in Sy eine Zuweisung ti := k, eingefiihrt,
wobei £ zu Beginn des SMI-Schritts mit 0 initialisiert wird. Entsprechend bedeutet
eine Belegung o(t%) = 0 am Ende eines durch & berechneten SMI-Schrittes, daB der
dazugehorige KontrollflufSpfad keine Zuweisung zu v beinhaltet hat.

In der nachfolgenden Auswertung der Belegungen miissen wir nicht zwi-
schen syntaktisch gleichen Zuweisungen a unterscheiden und verwenden daher
fur gleiche Zuweisungen auch gleiche Konstanten k,. Gegentiber der Verwen-
dung von KontrollfluSpfadbeobachtungsvariablen verlieren wir durch so einge-
setzte Zuweisungsbeobachtungsvariablen die Information der Reihenfolge der
Zuweisungen. Die in Abschnitt auf Seite beschriebene Einfiihrung
von Single-Assignment-Code erwirkt jedoch die Eigenschaft, daf3 jede Variable
in Sy hochstens einmal einen Wert zugewiesen bekommt. Aufgrund der in Ab-
schnitt[6.2.2.2)auf Seite [126|beschriebenen Substitution von gestrichenen Variablen
v® durch v fiir Lesezugriffe, denen kein Schreibzugriff auf derselben Variablen vor-
angegangen sein kann, sind Abhingigkeiten von der Ausfiihrungsreihenfolge der
Zuweisungen damit beschriankt auf die einzuhaltende partielle Ordnung der Ab-
héangigkeiten der zugewiesenen Ausdriicke. Die Zuweisungen kénnen jetzt also
unter einer deklarativen Semantik betrachtet werden.

In Abbildung[6.13]ist ein SMI-Programm und dessen einfache Abstraktion unter
Verwendung von Propositions- und Trace-Variablen abgebildet. Den so erzeugten
SMI-Codeblock bezeichnen wir mit S 4, -

def

Wir werden die Menge der Propositionsvariablen mit PV =
{P1,p2,...,ppv)} Dbezeichnen und die Menge alle Trace-Variablen mit

TV ¥ {t$ £

St } Fir die Belegung aller Propositionsvariablen

Yrv)
schreiben wir o (PV) S pr=01),p2=02),....,ppv| = o (pipv))}, sowie
a(TV) = {t?;l = o(tfl),tfz = a(tfil),...,tﬂs = 0(t$ )} fir die Belegung aller

YTy arv|
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Sassi gnments

&E,Esmr

CODE
CODE 4+ WHILE true DO
4+ WHILE 1 DO @[T_l*, 0]
DCASE 6 DCASE
6 [T ci: [1 c:
@[z%, x] 8 @[T_z%, 1]
8 [1 —(): [1 =(@):
@[z%, 3.200] 10 @[T_z%, 2]
10 DESAC DESAC
@[out® , ((3.000+2%)<(0.2000))] 12 @[out® , (po)]
12 OD oD
END 14 END
(@) Sorig (b) Sups

Abbildung 6.13: Beispiel fiir einfache Abstraktion unter Verwendung von
Propositions- und Trace-Variablen

Trace-Variablen.

Wie wird nun aufgrund einer Belegung von Propositions- und Trace-Variablen
das dazugehorige GJ/-Paar berechnet? In einem sequentiellen SMI-Programm bein-
halten diese Belegungen jeweils nur Bruchteile der gesuchten Information. Bei-
spielsweise ist das Wissen um den Wahrheitsgehalt einer Propositionsvariablen
p nur dann vollstindig auswertbar, wenn der Kontext vorheriger Zuweisungen
desselben SMI-Schrittes zu allen direkt und indirekt in Expr(p) Einfluf nehmenden
Variablen bekannt ist. Diese Information befindet sich wiederum in der Belegung
der Trace-Variablen. Ohne diese Zusatzinformation ist eine Interpretation von Pro-
positionsvariablenbelegungen im Allgemeinen unmoglich. Fiir die partielle Aus-
wertung einer Propositionsvariablenbelegung definieren wir die Funktion

Expr(p)  gdw o (p) = true

& lop) {ﬁExpr(p) gdw o (p) = false

Wie bereits diskutiert kann die Belegung ¢ der Trace-Variablen auf eine Menge
von deklarativen Zuweisungen A, = {x1 :=e1,xp = ey,..., Xk := e} projiziert wer-
den, was wir formal durch eine Funktion &assignments : 0 (TV) = A, beschreiben
wollen. Weitergehend fiihren wir fiir die nachfolgende Verwendung die Funktion
& ein, welche anstelle einer Zuweisungsmenge eine Konjunktion von entsprechen-
den Vergleichen generiert mit & : 0 (TV) = (x1 = e1 Axp = e A+ A Xk = €).
Daneben werden wir wir fiir die Beschreibung der Jump Set Funktion eines SMI-
Schritts die Funktion &gy benodtigen, welche anstelle der Zuweisungsmenge A,
eine geméafd der durch Datenabhéngigkeiten induzierten Ordnung sortierte SMI-
Anweisungssequenz U, erzeugt.

Damit konnen wir die Belegung o einer Propositionsvariablen p nun vollstindig
auswerten, indem wir & (0 (TV)) mit E(o,p) zu dem folgenden Ausdruck konju-
gieren:

gg =80 (TV)) AE(a,p) (6.1)

Der ausgewertete Propositionsausdruck g, beschreibt durch die Interpretations-
funktion I gegebene Menge

7(67) =

von Belegungen von SMI-Variablen kontinuierlichen Typs in Sig, fiir die der Aus-
druck g wahr ist, wobei der Postfix-Operator [Vy,s : v\e] in einem gegebenen
Ausdruck alle Vorkommen der Variablen v, v € Vg, durch e substituiert. Da

gy [Vﬁ : v\a’(v)] = true}

eal *
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ein Guard Set jedoch erst durch die Gesamtheit aller interpretierten Propositi-
onsvariablenbelegungen beschrieben ist, ist dies immernoch nur eine Teilaussage
eines Guard Set in Gestalt einer Obermenge, die weiter einzuschréanken ist. Erst die
Schnittmenge aller Interpretationen beziiglich der Belegung ¢ ergibt die Abbildung
selbiger auf ein vollstindiges Guard Set y mit

o y=()1(s) :I[/\ g;] mit g7 = & (0 (TV)) AE(0,p)

pePv pePV

Die Ausdriicke g) beschreiben somit genau solche Guard-Komponenten y} wie
in Abschnitt auf Seite [79] vorgestellt, wobei der Index i auf die jeweilige
Propositionsvariable p verweist, widhrend der Propositionsvariablen-spezifische
Index u; die Belegungen ¢ bezeichnen, fiir die " = (gg) gil

In den Bemiihungen, die Auswertung der Propositionsausdriicke im Kon-
text vorangegangener Zuweisungen durchfiithren zu kénnen, haben wir nun auch
schon die vollstandige Transformation des kontinuierlichen Zustandsraums durch
A, beschrieben. Gemifl der in Abschnitt auf Seite definierten SMI-
Semantik entspricht die Ausfiihrung der Zuweisungen aus A, als sortierte SMI-
Anweisungssequenz A, der Jump Set Funktion € : (Uy, Orear) a;{ml beziiglich
einer Belegung og,, der kontinuierlichen Variablen im konkreten SMI-Programm.
Somit ist die Abbildung von Trace-Variablen-Belegungen auf die Jump Set Funkti-
on C beschrieben durch

0 Ci=C(Esmi (0(TV)))

In Abschnitt[4.3.3]auf Seite[7Jhaben wir die GJ-Paare uninterpretiert als Zeichen
eines Alphabets ¥ verwendet und zur Konstruktion des w-Automaten genutzt. Wie
wir an der hier definierten Projektion ¢ + (), () sehen, sind GJ-Paare auf dieser
Repréasentationsebene als Teilbelegungen o | PV U TV beschrieben, so daf sich
deren Verwendung als Zeichen des Alphabets anbietet. Wir verwenden demge-
méafll X = {01, 02,...,0¢}, wobei es sich bei den o; jeweils um partielle Belegungen,
beschrankt auf die Menge PV U TV handelt. £ wird in jeder Iteration um neu
beobachtete Belegungen ergédnzt und umfafit somit nur die bereits beobachteten.

Wir haben nun eine Abbildung erhalten, die eine Belegung von Variablen in S,
auf durch konjunktive Ausdriicke beschriebene Guard Sets und auf eine durch
Ausfiihrung einer Menge von Zuweisungen beschriebenen Jump Set Funktion
dargestellt wird, und damit eine der Funktion 0 aus Definition [18| auf Seite
entsprechenden Funktionalitidt beschrieben.

6.3.3 Minimale G/-Reprisentationen

Dieim vorangegangenen Abschnitt definierte Abbildung o + (y, C) beinhaltet zwei
Probleme, welche sich aus der typischen ausschweifenden Verwendung von zu-
standslosen Hilfsvariablen insbesondere bei von automatischen Code-Generatoren
generiertem C-Code, aber auch bei der Erzeugung von Single-Assignment-Code
nach Abschnitt zur schrittweisen Berechnung von neuen Belegungen fiir
kontinuierliche Variablen ergeben:

1. (Effizienz) Fiir grofse Modelle bestehen die ausgewerteten Propositionsaus-
driicke gj aus Gleichung (6.1) aus sehr vielen konjunktiven Ausdriicken und
die rekonstruierten Zuweisungsmengen A, beinhalten sehr viele Zuweisun-
gen. Dies induziert betrdchtliche Ineffizienzen in der spateren Pfadanalyse
durch wiederholt erforderliche Aufstellung grofier konjunktiver Formeln.

UFiir den Vergleich von Belegungen und Teilmengen des R" siche Bemerkung in Abschnitt auf

Seite
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TV*

2. (Injektivitit) Die Abbildung o + (y, C) ist nicht injektiv, d.h. es konnen meh-
rere Belegungen auf das gleiche GJ-Paar abgebildet werden, mit entspre-
chender Konsequenz fiir Konfliktanzahl, Iterationen und Automatengrofie
im w-CeGARr Verfahren, welche sich dadurch allesamt vervielfachen.

Aus beiden Griinden ist eine Vorauswertung der Belegungen notwendig, welche
eine direkte injektive Zuordnung von ¢ zu

o bereits ausgewerteten, jeweils als eine (Un-)Gleichung reprasentierten Pro-
positionsausdriicken gg , sowie zu

e als Zuweisungsmengen der Kardinalitdt |A,| = 1 repridsentierte Jump Set
Funktionen erlaubt.

Das Ziel dieses Abschnitts ist daher die Hinzunahme weiterer diskreter Variablen
t"$ t;$, ., in Saps, deren Belegungen eine effiziente injektive Zuordnung zu diesen
ermoghchen. Zur Unterscheidung der Trace-Variablen aus dem vorigen Abschnitt
bezeichnen wir diese ausschliefSlich als vorausgewertete Trace-Variablen oder Super-
Trace-Variablen und bezeichnen deren Menge mit TV*.

Konzeptionell wird die notwendige Voranalyse durch eine umfassende Substi-
tution aller Zuweisungen in A, erreicht, so dafs fiir die Jump Set Funktionen nur ei-
ne einzige Zuweisung fiir jede zustandsbasierte Variable vy € V$Sm,” = {vf, 0,...,08)
tibrig bleibt, welche dann den Abbildungsvorschriften Cp, aus Abschnlttauf
Seite [79) entsprechen. Da die Zuweisungsmenge A, auch bei der Erzeugung der
Guard Set Konjunktionen benétigt wird, werden diese ebenfalls durch Substituti-
on verkleinert, jedoch nicht notwendigerweise bis auf Zuweisungen zu Variablen
aus Vﬁi;”lte, sondern bis auf genau die Variablenmenge, die in Expr(p) vorkommen,
welche unter Wiederverwendung der Funktion zur Ermittlung von Variablenvor-
kommen durch V (Expr(p)) beschrieben ist. Die letzte Substitution erfolgt dann auf

der Ebene der Konjunktion g, so daf$ ein einzelner Vergleichsoperationsausdruck

e1 % ey zuriickbleibt.
Fiir die Durchfiihrung der Substitutionen sind zwei Vorgehensweisen denkbar:

1. (Eager Evaluation) Die Berechnung der vollstindigen Zuordnung erfolgt im
Voraus.

2. (Lazy Evaluation) Die Berechnung der Zuordnung erfolgt nur fiir bereits be-
obachtete Belegungen der Propositions- und Trace-Variablen.

6.3.3.1 Eager Evaluation

Fiir die Umsetzung einer Eager Valuation Strategie zur Durchfiihrung der Substitu-
tionen sind wiederum zwei Ansétze zu moglich:

1. Rekursive Aufzdhlung aller moglichen KontrollfluSpfade
2. Rekursive Aufzahlung aller moglichen Datenflufspfade

Gegeniiber der DatenflufSpfadaufzahlung schrankt die Kontrollflufpfadaufzah-
lung die Anzahl der moglichen Kombinationen von Zuweisungen genau dann ein,
wenn unterschiedliche Zuweisungen in sich gegenseitig ausschlieflenden Zweigen
existieren. Diese strukturell ausgeschlossenen Zuweisungskombinationen werden
bei einer KontrollfluBpfadaufziahlung nicht berticksichtigt. Eine Menge sequen-
tieller KontrollfluSpfadverzweigungen Scg, resultiert hingegen in einem Produkt
[Ises,, branches(s) verschiedener Zuweisungskombinationen, wobei branches(s) die
Anzahl der unterschiedenen Fille einer Fallunterscheidungsanweisung angibt,
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welche ihrerseits wieder durch eine solche Formel zu berechnen ist. Nach Vorwarts-
substitution wird sich die Menge aller strukturell moglichen Zuweisungskombi-
nationen jedoch erheblich reduzieren, da durch sich wiederholende Zuweisungen
in verschiedenen Zweigen, wie sie insbesondere durch das in Abschnitt be-
schriebene praktizierte Inlining von Funktionsaufrufen erzeugt werden, verschie-
dene Trace-Variablenbelegungen auf gleiche Zuweisungsausdriicke hinauslaufen.
Der Aufwand dieses Ansatzes ist mit O(m" - |Vgeq|) zu beziffern, wobei

e n die Anzahl der Fallunterscheidungsanweisungen und

e m die maximale Anzahl von Fallunterscheidungen in einer Fallunterschei-
dungsanweisung ist.

Durch eine einmalige Kontrollflufanalyse mit entsprechender Parallelverwaltung
aller Variablen und deren méglichen zugewiesenen Ausdriicken und begleitender
vollstandiger Substitution derselben bei jeder Zuweisung im Kontrollflufs wére
dies auch in optimierter Form realisierbar, jedoch ohne Auswirkung auf die Auf-
wandsklasse.

Demgegeniiber werden bei einer Datenflulpfadaufzihlung auch strukturell
ausgeschlossene Kombinationszuweisungen beriicksichtigt. Der Vorteil dieses An-
satzes liegt jedoch in der effizienteren Berticksichtigung gleicher Zuweisungen an
verschiedenen Positionen im SMI-Programm, welche hier lediglich eine Zuord-
nungstabelle vergrofern. Der Aufwand dieser Berechnung liegt in O((a - 0)), wobei

e gdie maximale Anzahl unterschiedlicher Zuweisungen zu ein- und derselben
Variable ist,

e 0 die maximale Anzahl verschiedener Variablen in den zugewiesenen Aus-
driicken und

o | die maximale Datenpfadliange ohne Verzogerungselemente.

Waihrend o unabhéngig von der Modellgréfie meist eine einstellige Konstante is

unda ~ m, giltimmer! < |Vg.y|. Ein Vergleich von ! und n ist stark modellabhingig,
fur kontrolldominierte Modelle gilt jedoch im Allgemeinen I < n, da hier auch
|VReatl < n gilt. Fiir solche Systeme haben wir daher O((a - 0)) < Om™ - |Vgeal)-
Die unnétig berechneten strukturell ausgeschlossenen Kombinationen kénnen vor
diesem Hintergrund vernachléssigt werden, weswegen der Datenfluipfad-basierte
Ansatz implementiert wurde und im Folgenden detaillierter beschrieben ist.

Datenflu8pfad-basierte Auswertung Fiirjede Variable v* wird eine bijektive Ab-
bildung M,s berechnet, im Folgenden auch Zuordnungstabelle genannt. In dieser
wird jedem moglichen, durch Substitution ermittelten Ausdruck e, der nach der
Substitution immer als lineare Gleichung vorliegend ist, die Menge der dazugeho-
rigen Trace-Variablen-Belegungen zugeordnet, die die Berechnung der Variablen
v® beschreibt. Dabei wird die auf dem DatenfluBgraphen durch Abhéngigkeiten
induzierte partielle Ordnung ausgenutzt und zunichst M,s fiir die Variablen v®
berechnet, fiir welche in den potentiell zugewiesenen Ausdriicken r keine Var-
iablen aus Vﬁwl vorkommen, V (r) N Vﬁeal = (, diese sich also ausschlief3lich auf
Konstanten und Belegungen des vorangegangenen SMI-Schrittes abstiitzen. Da in

12Komplexere Ausdriicke sind fiir einzelne Variablenzuweisungen aufgrund der Uniibersichtlichkeit
nicht zu erwarten, da diese letztlich vom Modell-Entwickler vergeben werden. Komplexere Berechnun-
gen teilen sich daher eher auf Zwischenschritte unter Verwendung von Hilfsvariablen auf, so daf8 diese
Komplexititsgrofie logarithmisch in die Anzahl der Variablen und die maximale Lénge des Datenfluf3-
graphen eingeht.
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MExpr(p)

Abwesenheit von nicht terminierenden, inneren Schleifen auch keine nicht durch
Verzogerungselemente unterbrochenen Schleifen im Datenflufigraphen existieren
konnen, gibt es immer Variablen dieser Eigenschaft. Nachdem fiir alle diese Variab-
len die dazugehorigen Abbildungen berechnet worden sind, kénnen diese als Basis
fur die Berechnung der Abbildungsvorschriften der in der partiellen Ordnung des
DatenflufSgraphen folgenden Variablen berechnet werden, usw.

Mit A, als die Menge aller Zuweisungen zur Variablen % in Smg ergibt sich
die Berechnung der Abbildung M,s fiir v° € Vﬁml damit aus

M N@® =r[V(r): U?\evsg]) -

v = U U UU#EB# {va U--Uos U o’}
(]Eﬂv$ : M g ... Mg i i

1 k

$y_ — $ 1
U’(tv)_kn/a—/@[v /7] ’ mv$ =(Ev$ Hng;)EMvgi’
i i i i

(VO)NV®)={e?,...0%) o
vk B s =(0 )
1 1

wobei, wie bereits eingefiihrt, die Trace-Variable tﬁ genau dann unter einer Bele-
gung o’ den Wert k, besitzt, wenn der auf S,,; projizierte Kontrollfluff eines Laufs
von S, die Zuweisung a ausfiihrt.

Da semantisch dquivalente Gleichungen e in mannigfaltiger syntaktischer Form
existieren konnen, ist eine Normalisierung wiinschenswert, in der die syntaktische
Reprisentation bei semantischer Aquivalenz iibereinstimmend ist. Andernfalls
wiirde das Ziel einer injektiven Abbildung von Super-Trace-Variablenbelegungen
in GJ-Paare verfehlt. Eine geeignete Normalisierung dieser linearen Gleichungen
ist durch eine Zusammenfassung aller Koeffizienten sowie einer lexikographischen
Ordnung auf den Variablenbezeichnern gegeben. Eine solche Normalisierung fiihrt
die Funktion N in obiger Berechnungsvorschrift auf dem gegebenen Ausdruck
durch und gewahrleistet damit, dafl semantisch dquivalente Ausdriicke auch syn-
taktisch gleich sind.

Da Zuweisungen nur auf gestrichenen Variablen vorkommen konnen, sind in
der obigen Berechnungsvorschrift alle Variablen ausdrticklich in gestrichener Form
verwendet. Fiir Vorkommen ungestrichener Variablen in r sind keine Zuordnungs-
tabellen notwendig, da es sich bei diesen immer um Konstanten oder Werte aus
dem vorherigen SMI-Schritt handelt und somit nichts zu substituieren ist.

Die Befolgung der partiellen Ordnung in der Reihenfolge der Berechnung wird
automatisch durch das Prinzip der lazy evaluatio erreicht, d.h. M s wird erst dann
1

1
berechnet, wenn es benétigt wird, wobei einmal berechnete M_s nattirlich wieder-

verwendet und nicht jedesmal neu berechnet werden. Die zur Bérechnung von M,s
benutzten Propositions- und Trace-Variablenbelegungen B s sind durch obige Be-
rechnung nur partielle und keine vollstindigen Belegungen aller Propositions- und
Trace-Variablen, wodurch sich deren Umfang erheblich einschrankt. Es werden nur
die Einzelbelegungen berticksichtigt, die fiir die Determinierung der zugewiesenen
Ausdrticke notwendig sind.

Analog zur Berechnung der Zuordnungstabellen fiir Variablen konnen wir Zu-
ordnungstabellen My, fiir Propositionsausdriicke berechnen:

13Nicht zu verwechseln mit der alternativen Strategie zur Berechnung der Zuordnung in Ab-

schnitt[6.3.3.2
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In Abbildung auf Seite findet sich ein Beispiel des Ergebnisses dieser
Berechnungen fiir ein kleines SMI-Programm.

Vorausgewertete Trace-Variablen Die als Ergebnis vorliegenden Abbildungen
Mv’f’ Mvg, ce ,lesm und MExpy(pl), MExpy(pz), ceey MEXPV(P\PW) werden nun zur ,,Dekodie-
rung” der in den Trace-Variablenbelegungen verschliisselten GJ-Paaren verwendet.
Da fiir die Jump Set Funktion nur die zustandsbasierten Variablen von Interesse
sind, beschranken wir uns bei den Zuordnungstabellen fiir Variablen auf diejenigen
M,s, fiir die v* € Vﬁtg“lte gilt.

Wir fithren fiir jede Zuordnungstabelle M; eine Nummerierung exprnou;, :
N — (M; U {true — 0}) der einzelnen Ausdriicke und den zugeordneten exprnoym
Trace-Variablenbelegungen ein, wobei fiir alle Zuordnungstabellen gelten soll
exprnop,(0) = {true — 0}, d.h. der Wert O représentiert explizit einen don’t-care-
Wert.

Fiirjedes M eines Propositionsausdrucks Expr(p) bzw. einer zustandsbehafteten
Variable v* wird eine Super-Trace-Variable t;$ in S, eingefiihrt, welche am Ende
des Schleifenrumpfes der dufieren Endlosschleife eine Ordnungszahl n € IN in Ab-
héngigkeit der (partiellen) Trace-Variablenbelegungen durch t;$ ‘= n zugewiesen
bekommt. Dabei gilt

tlf$ =n & exprnoy,(n) = (e B)AJo’ € B: o' =01

In Abbildung[A 2]auf Seite[I87]ist dieser Zuweisungsblock fiir das Beispiel aus Ab-
bildung[A.T|auf Seite [I86] dargestellt. Damit erhalten wir fiir jede Belegung o von
Sups unter Zuhilfenahme der Zuordnungstabellen direkt die bereits zusammenge-
fassten Ausdriicke, die die Guard Sets beschreiben bzw. die der Berechnung der
Funktionswerte der einzelnen Dimensionen der Jump Set Funktion entsprechen.
Damit ist die Systematik der Dekomposition von GJ-Paaren aus Ab-
schnitt auf Seite [79 nun offen gelegt: In Tabelle [4.2] auf Seite 81| entsprechen
die Mengen G; den Ausdriicken der Zuordnungstabellen der Propositionsvariablen
pi mit
5

p,) =ne {exprnoMExp,(p’_) (n) — B} € MExpr(py (6.2)

y;’ |—>a<t

Analog dazu entsprechen die Jump-Komponenten-Mengen D; aus Tabelle [4.3| auf
Seite[82|den Ausdriicken der Zuordnungstabellen zustandsbasierter Variablen mit

Cp, = a(t;?) =nm {exprnonl (n) — B} € M,, (6.3)

Dabei wird die spezielle Funktion Cr abgebildet durch (g — o (t:,?) =0 {true —
0}. Die in Abschnitt(4.7.2.2|auf Seite [79|eingefithrt Funktion num(J, k) liefert fiir die

Menge der Jump Set Funktionen | und der k-ten Dimension gerade den Wert ’Mvs |,
k

wobei die zustandsbehaftete Variable vy der Dimension k entspricht.

Der Nachteil der Eager Evaluation Strategie zur Berechnung der Zuordnung liegt
in der exponentiellen Zunahme des Berechnungsaufwands fiir die Zuordnung mit
der Grofle des Datenfluigraphen bzw. der diskreten Struktur des Modells (ge-
nauer: Anzahl der Fallunterscheidungsanweisungen). Ob nun KontrollfluSpfad-
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oder DatenflufSpfad-bezogenes Vorgehen, spétestens bei der Verwendung mehre-
rer grofSer Kennlinienfelder explodieren die Groflen |[M| der Zuordnungstabellen,
so daf auf die im folgenden Abschnitt beschriebene Lazy Evaluation Strategie ge-
wechselt werden muf.

6.3.3.2 Lazy Evaluation

Bei dieser Strategie werden die im vorigen Abschnitt beschriebenen Zuordnungs-
tabellen nur fiir solche Belegungen von Trace-Variablen berechnet, die bereits in
vorangegangenen Pfaden beobachtet worden sind. Dadurch wird das Explosions-
problem umgangen und die Zuordnungstabellen ebenso wie das abstrakte SMI-
Programm iterativ verfeinert.

Fiir die Umsetzung ist hierbei wichtig, dafl die Funktionen exprnoys im Rahmen
der Verfeinerung nur erweitert, nicht jedoch gedndert werden, da die Belegungen
der Super-Trace-Variablen das Alphabet ¥ des w-Automaten stellen. Eine Ande-
rung der Zuordnung wiirde die Transformation samtlicher Zeichen aller Konflikte
nach sich ziehen.

Die Lazy Evaluation Strategie birgt gegentiber der Eager Evaluation Strategie den
Nachteil zusatzlich benétigter Iterationen der Abstraktionsverfeinerung. Wann
immer eine bislang unbekannte Propositions- und Trace-Variablenbelegung o’
in einem Pfad auftritt, welche nachtrédglich in der Pfadanalyse als einem GJ-

Paar ()/Z”.”,CuDjv) zuzuordnend festgestellt wird, das Teil eines bekannten und im
7

w-Automat verhinderten Konflikts ist, so diente diese Iteration nicht der Erweite-
rung des w-Automaten, sondern lediglich der Erweiterung der Zuordnungstabel-
len. Da diese in S,ps durch Zuweisungen kodiert sind, wird dadurch nattirlich auch
das abstrakte Modell verfeinert, jedoch in kleineren Schritten. Die Lazy Evaluation
Strategie sollte daher nur dann zum Einsatz kommen, wenn der Datenflufigraph
bzgl. einer Eager Evaluation Strategie zu grofs ist.

6.3.4 Konstruktion des w-Automaten

Im Gegensatz zu der von Kapitel @] aufgrund der SMI-Reprasentation erheblich an-
ders ausgestalteten Umsetzung der Algorithmen in den vorherigen Abschnitten,
ist die Konstruktion des w-Automaten sehr stark an die in Abschnitt £.3.3] be-
schriebene Verfahrensweise angelehnt. Der reguldre und der w-Automat werden
entsprechend der Algorithmen [3} [ und @] konstruiert und minimiert, einschlief-
lich der in Algorithmus [/|beschrieben Erweiterung zur erweiterten Minimierung,
sowie der etwaigen in Abschnitt geschilderten Determinisierung des Au-
tomaten. Die Kreuzprodukte zur Komposition des reguldren und w-Automaten,
sowie dessen Komposition mit der initialen Abstraktion gestaltet sich jedoch vollig
anders, ebenso wie die Kodierung der Automaten in SMI.

6.3.4.1 Behandlung des Konfliktalphabets

Die Zeichen des Alphabets ¥ stellen sich nun als Belegungen von Super-Trace-
Variablen dar, bzw. in SMI kodiert als umfangreichere Ausdriicke aus Konjunk-
tionen von Super-Trace-Variableneinzelbelegungen. Da diese Ausdriicke an vielen
Transitionen der Automaten referenziert werden miissen, bietet sich zwecks Re-
duzierung des Umfangs des zu erzeugenden SMI-Codes eine einfache Abbildung
auf boolsche Zeichenvariablen an, welche den Wahrheitswert des dazugehorigen
Ausdruck erhalten. Dabei ist es ausreichend, nur die in Konflikten vorkommenden
Super-Trace-Variablenbelegungen zu berticksichtigen. Wir fiihren entsprechend ei-
ne Menge Xry- = {dg, Dy, ..., Dz} von SMI Variablen d; ein, welche in einem Block
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nach Berechnung der Super-Trace-Variablenbelegungen den Wahrheitswert ihres
zugehorigen Ausdrucks erhalten, b = (t;$ =k A t:f =ky A+ A t:? = kn), wobei
{tf’, tf,...,tfg“} C TV* und die dazugehorigen Konstanten ki, ky, ..., k, den Bele-

n

gungen entsprechen, die einer jeweiligen, in Abschnitt[{.7.2.2)auf Seite[/9 beschrie-

ben kompakten Représentation (g, j) von Teilmengen von G X | entspricht und fiir
mindestens einen Konflikt relevant ist.

6.3.4.2 Kodierung eines Automaten in SMI

Minimaler Automat Fiir die Kodierung des Zustands eines Automaten Ac nach
Abschnitt wird eine SMI-Variable s eingefiihrt, deren Belegung auf einen
Zustand g aus Q = {qo, q1, . . ., qn}, abgebildet werden kann mit (o (s) = i) +— g;. Der
SMI-Automat enthélt dann eine zweistufige Fallunterscheidung, wobei

1. in der in der ersten Stufe der Fall o (s) = i fiir alle g; € Q zur Bestimmung des
Ausgangszustands unterschieden wird, wiahrend

2. in der zweiten Stufe die neue Zustandsbelegung fiir s in Abhéngigkeit der
Belegung der boolschen Zeichenvariable 6 zur Bestimmung des Zielzustands
behandelt wird.

Desweiteren wird fiir in den initialen Zustand g = g, fiir v-Automaten, bzw. den
Zustand q = fi flir reguldre Automaten fiithrende Transitionen (p, 6, q) eine Sonder-
behandlung zur Reduzierung des erzeugten SMI-Codeumfangs durchgefiihrt. Da
diese Transitionen die haufigsten sind, wird vermerkt, ob ein einer Transitionen
(p,6,9’) mit g" # qo bzw. ¢’ # fin entsprechenden Zustandswechsel vorgenommen
wurde. Falls nicht, wird am Ende der zweistufigen Fallunterscheidung die Zuwei-
sung s := 0 bzw. s = if;, mit if;, als der Zustandsnummer, die dem Zustand fin
entspricht, durchgefiihrt. Transitionen zu nicht-akzeptierenden Zustdnden werden
durch eine Zuweisung con flictobs := true behandelt, welche global einen aufgetre-
tenen Konflikt anzeigt. Ein einfaches Beispiel ist in Abbildung zu sehen.

Der Umfang des generierten SMI-Codes eines Automaten mitn = |Q| Zustdnden
wiéchst mit O(n - |X)).

Determinisierter Automat Fiir den determinisierten Automaten A7 nach Ab-
schnitt wird analog zur dort bereits beschrieben operativen Semantik des
als Zustandsgraphen zu interpretierenden Automaten Ac eine boolsche Variable b;
fiir jeden aktzeptierenden Zustandsknoten g; mit j > 0 eingefiihrt, deren Wert ge-
nau dann auf true gesetzt wird, wenn die Zustandskodierungsvariable b; einer der
Vorgéngerzustinde g, (q;,6,q;) € T den Wert true besitzt und die Zeichenvariable
0 der dazugehorigen Transition ebenfalls mit true belegt ist. Der SMI-Code enthalt
damit fiir jede Variable b; die Zuweisung b; := b’(0), wobei b; der Funktionskorper
der gleichnamige Funktion aus Abschnitt adaptiert auf die Belegung der
Super-Trace-Variablen- und Zustandsbelegung der b; ist. Fiir nicht-akzeptierende
Zustande wird stellvertretend wieder die Variable con flict gesetzt, wobei der besse-
ren Ubersichtlichkeit halber fiir jeden nicht-akzeptierenden Zustand g, eine eigene
Zuweisung conflict := conflict V bi (o) erzeugt wird.

Der Umfang des SMI-Codes bzgl. dieses Automaten wéchst mit O(n -k), wobei k
die maximale Anzahl von Vorgédngerzustinden p eines Zustands g ist, fiir diep < g
gilt, womit k im Allgemeinen deutlich kleiner als [X] ist.

6.3.4.3 Kreuzprodukte - Sequentialisierung in SMI

Kreuzprodukte werden in SMI durch Sequentialisierung der Schrittfunktionen der
Automaten erreicht, d.h. ein SMI-Schritt umfasst in sequentieller Reihenfolge die
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CODE
WHILE true DO

DCASE
1 (p=0)A(T_x_oldS=1):
e[’ , 1]
DESAC
DCASE
[T (p=1)A(T_x_oldS=1):
e[y , 2]
DESAC
DCASE
[1 (p=1)A(T_x_old$=2):
@[’ , 3]
DESAC
DCAS E

[1 ((T_x_old®=1)):
@[x_old_ST® , 1]
[1 ((T_x_old®=2)):
@[x_old_ST% , 2]
DESAC
@[conflict® , false]
@[s50°% , false]
@sxl® , (P =1)A(x_old_ST*=2))A((ss0=true))]
@[conflict® , conflictV (((1* =1)A(S2* =1))A((ssil=true)))]
@[s,1% , ((So®=3)A(x_old_ST®=2))A((s0=true))]
@[s.2% , (P =1)A(x_old_ST?=2))A((ssl=true))]
@[conflict‘s , conflici'q‘v(((Spﬁ:l)/\(Spf:l))/\((S,A,Z:true)))]
oD
END

Abbildung 6.14: Beispiel der Kodierung eines Automaten in SMI

Berechnung der neuen Belegung fiir Variablen aus S, 4,, die Berechnung des neuen
Zustands von Ac,, sowie die Berechnung des neuen Zustands von Ac,, wobei fiir
letztere jeweils die neue Belegung der Variablen s und s,, berechnet wird, welche
diese Zustidnde kodieren.

Soweit die sequentialisierten Automaten unabhingig sind, kommt Sequentia-
lisierung einer Parallelkomposition gleich, bei der alle Transitionskombinationen
erlaubt sind. Dies entspridche einem uneingeschrankten Kreuzprodukt, in dem alle
Transitionspaare vorhanden sind, wie dies zur Berechnung des Kreuzprodukts des
reguldren und des w-Automaten nach Abschnitt der Fall ist. Die Zustands-
belegungsberechnung dieser Automaten kann daher in beliebiger Reihenfolge er-
folgen.

Die Eingaben dieser Automaten hingegen sind die Belegungen der Super-Trace-
Variablen, welche ihrerseits aus Propositions- und Tracevariablenbelegungen be-
rechnet werden, so daf diese Reihenfolge strikt einzuhalten ist.

Das spezielle Kreuzprodukt in Abschnitt fordert zudem eine Entfernung
der Transitionen, welche in einen nicht-akzeptierenden Zustand fiihren, d.h. die in
SMI kodierten Automaten miissten Einfluff auf das bereits berechnete Geschehen
in S,ps 4, nehmen, was sich auf den ersten Blick als kniffelig erweist. Hierzu gibt es
zwei Losungsmoglichkeiten:

1. Der SMI-Code aus Sgsa, wird verschachtelt mit eingesetzten Funktions-

kérpern (Inlining) von Funktionen p© : ¢ — B fiir alle Propositionsva-
riablen P = {p1,ps,...,pm}, welche einen Ersatzwert der Propositionsvaria-
ble p; berechnet und in einer neuen Observer-Variablen le‘$ schreibt durch
i 5= psrl(o). Die Variable p; 5 dient hernach als Substitut fiir die Propositi-
onsvariable p; in allen Ausdriicken in S 4,. Die Funktion pf"”tml ist definiert
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p?ontrol(a) ot [g (pi) = \/ bl:(a)]

qeQ\F

Anschaulich entspricht die Funktion einer Korrektur der zugehdrigen Ein-
gabebelegung im Falle eines andernfalls unvermeidbaren Konflikts. Die Be-
rechnung kann dem Block Sy 4, nicht vorangestellt werden, da die Belegung
o zum Zeitpunkt der Abfrage der Belegung der Propositionsvariable p; noch
nicht existiert, jedoch aber relevant ist, da z.B. Trace-Variablenbelegungen des
bisherigen Kontrollflusses den Guard-Ausdruck gg erst determinieren, wie
wir in Abschnitt[6.3.2.2]gesehen haben. Die Benutzung von expliziten Super-
Trace-Variablen ist bei diesem Ansatz nur durch direkte, partielle Substitution
der dazugehorigen Ausdriicke moglich, da die endgiiltige (vollstindige) Be-
legung der Variablen in Sy, zu diesen Zeitpunkten noch nicht vorliegt.

2. Alternativ kann die im vorigen Abschnitt bereits vorgestellte Beobachtungs-
variable con flict bei der im folgenden Abschnitt beschriebenen Ubersetzung
des SMI-Modells in das Format des Model-Checkers als so genannte Annah-
me (Assumption) verwendet werden, so daf die nachzuweisende Eigenschaft
@ nur fur diejenigen Liufe gelten mufB, in denen immer o (con flict) = false
gilt. Die entsprechende Behandlung dieser Beobachtungsvariable ist im fol-
genden Abschnitt beschrieben.

Losung 2 birgt gegeniiber der ersten Losung keine Performanz-Nachteile beim spa-
teren Model-Checking, wie experimentelle Untersuchungen gezeigt haben. Dem-
gegentiber erlaubt es die Verwendung von expliziten Super-Trace-Variablen und
Zeichenvariablen, welche den erzeugten SMI-Code iibersichtlicher und kompakter
gestalten. Daher ist der Losung 2 der Vorzug gegeben worden.

Damit gestaltet sich die Abfolge der SMI-Blocke der SMI-Schrittfunktion wie
folgt:

1. Berechnung der neuen Belegung fiir Variablen aus Sy,
2. Berechnung der Super-Trace-Variablenbelegung
3. Berechnung von boolschen Zeichenbelegungen

4. Berechnung des neuen Zustands von Ac,, d.h. der Belegung der Variable(n),
welche den Zustand von Ac,, kodieren

5. Berechnung des neuen Zustands von Ac,, d.h. der Belegung der Variable(n),
welche den Zustand von Ac, kodieren

Damit haben wir nun die Abstraktion A des Systems einschliefslich der Verfeine-
rung des w-Automaten und dessen Kombination mit der initialen Abstraktion Ag
konstruiert. als nédchstes kann dieses abstrakte System dem Model-Checker zur
Verifikation der Eigenschaft tibergeben werden, wie im folgenden Abschnitt be-
schrieben.

6.4 Modellgenerierung und Model-Checking'|

Das SMI-Programm S liegt nun fiir den jeweiligen Verfeinerungsschritt vor und
mufl nun dem Model-Checker zur Uberpriifung der Eigenschaft ¢ in Form einer

Die in diesem Abschnitt geschilderten Ablaufe sind vollstindig auferhalb des Beitrages dieser
Dissertationsschrift u.a. im Rahmen vorangegangener Arbeiten [Wit99, [Bie99, Wit06] entstanden und
sind aus Vollstandigkeitsgriinden mit einbezogen.
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Kripke-Struktur M = (S, So, T, L) vorgelegt werden. Sei
Ysmr = {0 V0 € Ve : Alw € Dpise : (v w) € 0}

die Menge aller giiltigen Belegungen zustandsbehafteter SMI-Variablen und ¢ die
Eigenschaft in temporallogischer Form, dann wird die Kripke-Struktur vereinfacht
dargestellt wie folgt erzeugt:

o Si=Tou
o So = {00}

o T:={(0,0")[S(0) =0’}

o Li=fom{o=weV(p)ra® =w}loe s

Dabei ist G die in Abschnitt auf Seite[I17] definierte Schrittfunktion des SMI-
Programms und V (¢) die Menge der in ¢ vorkommenden Variablen. Diese Schritte
spielen sich in der Implementierung wiederum mehrstufig ab und sind noch um
die Abhandlung der Beobachtungsvariable con flict erganzt.

6.4.1 Modellgenerierung

Zunichst erzeugt das Tool smi2blifmv aus einem diskreten SMI-Programm ei-
ne funktionale Darstellung aller einzelnen Bits [Bie01, Wit99], wobei hier sehr
dhnlich zu der Berechnung der Super-Trace-Variablen Funktionen nach der
Kontrollflulpfad-basierten Eager Evaluation Strategie vorgegangen wird. Bei die-
ser Berechnung kommen bereits symbolische OBDD-Techniken zum Einsatz. Das
Ergebnis wird in dem Brir-Mv Format gespeichert [Kuk96|, welches hierarchisch
symbolische, sequentielle Systeme durch Variablen, Register, Leitungen und Rela-
tionstabellen beschreibt. Die Semantik dieses Formats entspricht einer Erweiterung
der Standardsemantik synchroner monogetakteter digitaler Schaltungen.

6.4.2 Assumption-Observer

Nach der Modellgenerierung wird nun die Beobachtungsvariable conflict so in
dem Modell auf BLiv-Mv Ebene beriicksichtigt, daff der Model-Checker nur Lau-
fe beachtet, in denen dieser nie den Wert true erhilt. Dazu wird zum Einen ein
kleiner Automat Ao fiict wie in Abbildung@ dargestellt mit dem Modell parallel
komponiert und zum Anderen die CTL-Formel transformiert (Tool: patchwork_mv).

Der Automat Ay i geht in den Zustand g; und verweilt dort, wenn in dem
Lauf irgendwann die Belegung o (con flict) = true beobachtet wurde, also ein Kon-
flikt aufgetreten ist. Somit dient dieser Automat als ,Geddchtnis” fiir das Auftreten
eines solchen Ereignisses.

Die Eigenschaft ¢ muf$ so transformiert werden, dafs alle Laufe, in denen A, fiict
im Zustand g ist, nicht berticksichtigt werden. In der temporallogischen Formel ¢
werden daher alle Zustandsformeln f durch f’ := (g0 = f) substitutiert.

Dies bewirkt, dafi alle Zustandsformeln in ¢ trivial erfiillt sind und mithin ¢
erfiillt ist, sobald ein Konflikt auftritt. Entsprechend konnen keine solchen Pfade
vom Model-Checker generiert werden.

Einschrinkung des Umgebungsverhaltens Dieser Mechanismus zum gezielten
Ausschlufs einer Menge von Pfaden zur Widerlegung einer Eigenschaft kann nicht
nur wie geschildert zum Ausschlufs von Konflikten eingesetzt werden, sondern
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‘conflict=false'
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‘conflict=true'

Abbildung 6.15: Automat A, ;s zur Beobachtung der Belegung von con flict

dartiber hinaus zur Spezifikation von Annahmen (Assumptions) tiber die Umge-
bung. Die Beobachtungsvariable bezieht sich dann auf Konjunktionen mehrerer
Ausdriticke, die neben der Beobachtungsvariable des w-Automaten auch Kom-
binationen, Wertebereiche oder Wertfolgen der Eingabesignale beschreiben, die
ebenfalls fiir Gegenbeispiele keine Beriicksichtigung finden sollen. Dieser Me-
chanismus wird in Kapitel [7] verwendet werden, um z.B. die Wertebereiche von
Eingabevariablen des Typs Real einzuschrianken. Wir werden dort eine Funktion
Ass : e — b,b € B verwenden, die einen Automaten A, mit zwei Zustinden fiir
den iibergebenen Ausdruck e in der oben beschriebenen Form einfiihrt. Hier wird
der Zustand g; eingenommen, sobald der Ausdruck e nicht wahr ist, die Assump-
tion also verletzt ware. Der Ausdruck Ass(e) evaluiert zunachst zu true und wird
permanent false, sobald die Eigenschaft e verletzt wurde.

6.4.3 Aufruf des Model-Checkers

Die erzeugte BLir-Mv Datei wird darauthin zusammen mit der CTL-Formel ¢
dem Model-Checker vis zur Anwendung eines wie in Abschnitt[2.4beschriebenen
Model-Check-Algorithmus tibergeben. Fiir einfache Formeln der Form ¢ = AG¢
wird dabei ein sehr effizienter modifizierter Erreichbarkeitsalgorithmus [RGA*96,
Gro96b] verwendet. Das Ergebnis ist entweder eine Bestdtigung der Giiltigkeit
der Eigenschaft ¢ oder ein Gegenbeispiel in Form eines wie in Abschnitt
berechneten Simulationspfades, der auf das BLir-Mv Format aufsetzt.

Dieser wird vor der im folgenden Abschnitt dargelegten Pfadanalyse in einen
SMI-Pfad der Lange n als Folge von Belegungen (o,,) von Variablen aus V konver-
tiert.

6.5 Pfadanalyse

In diesem Abschnitt wird dargelegt, wie aus einem Lauf des abstrakten SMI-
Programm S, in Form einer Sequenz von Belegungen entweder ein dazugehériger
Lauf in S,i; berechnet wird, oder, falls der Pfad fiir ungiiltig erklart werden muf3,
eine Menge von Konflikten.

Im positiven Fall schliefst sich an der Pfadanalyse noch ein Simulationsschritt
zur Kontrolle und Vervollstandigung der Belegungssequenz an, welche ebenfalls
in diesem Abschnitt abgehandelt wird, womit sich in diesem Fall folgendes Bild
mit V’ C Vg ergibt:
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Der nédchste Abschnitt behandelt, nach einigen einleitenden Worten zur Ver-
wendung eines Solvers, die Realisierung der Losungsfunktion £ angewandt auf
Belegungsfolgen in S. Dies beinhaltet ebenfalls die Integration des Solvers unter
Gesichtspunkten der numerischen Stabilitdt. Im Anschlufs wird die Detektion ei-
ner Menge minimaler Konflikte auf dieser Reprasentationsebene geschildert, sowie
abschlieffend die Verwendung einer Simulation auf einer errechneten Belegungs-
sequenz eines etwaig giiltigen Laufs.

6.5.1 Integration und Verwendung des Solvers

Die in Abschnitt[f.3.2.2]definierte Berechnung £ der einem abstrakten Pfad der Lan-
ge k + 1 zugehorigen Folge von kontinuierlichen Zustandsrdumen (Xo, Xy, ..., Xx)
bestehend aus k + 1 Teilmengen von X ist in der Implementierung dergestalt abge-
wandelt, daf3 lediglich eine reprasentative Folge von Punkten (xo, x1, ..., xx), xi € X;
aus dem kontinuierlichen Zustandsraum ermittelt wird. Dies ist sowohl fiir den
Nachweis der Existenz einer nicht-leeren Losungsmenge X # 0, als auch fiir die
Darstellung eines konkretisierten Pfades vollig ausreichend. Ebenso ist der Nach-
weis der Nicht-Existenz einer solchen Losung gleichbedeutend mit der Aussage,
daf’ Xk = 0

Sofern die Berechnungen auf den kontinuierlichen Anteilen des Modells linea-
rer Natur sind, kann diese Aufgabe von linearen Gleichungslosern wie z.B. Ipsolve
[BENO4] oder glpk [Mak03] {ibernommen werden. Bei Anwendung eines solchen
Verfahrens sind die Ergebnisse jedoch mit einer gewissen Unsicherheit behaftet:

,,Existing LP-solvers do not claim to solve LPs to optimality. In fact, they
come with hardly any guarantee. Feasible problems may be classified
as infeasible and vice versa, a solution returned is not guaranteed to be
feasible, and the objective value returned comes with no approximati-
on guarantee. Some solvers guarantee that they will give an answer.”
[DEK*03]

Berechnete Losungen konnen jederzeit durch Simulation validiert werden - nicht
jedoch Aussagen tiber Nicht-Existenz einer Losung. Fiir Zertifizierungszwecke ist
daher ein tiberapproximierendes Verfahren wie z.B. Flowpipe-Approximation si-
cherer. Da das Verfahren der vorliegenden Arbeit jedoch die Abstraktionsmethodik
in diesem Kontext als Schwerpunkt betrachtet und das Verfahren der numerischen
Berechnung orthogonal zu dem Ansatz und daher austauschbar ist, wird im Rah-
men dieser Arbeit mit diesem effizient einsetzbaren Verfahren Vorlieb genommen.

6.5.1.1 Implementierung der Lésungsfunktion

In einem Pfad bestehend aus einer Belegungssequenz <G‘,’,bs> von Variablen aus S,
wobei wir hier diein Abschnittauf Seitedeﬁnierte ()-Notation fiir Folgen wie-
deraufgreifen, wird die Teilbelegung der Super-Trace-Variablen <aff’5 lTV*> fur die
Aufstellung eines Gleichungssystems genutzt. In der Implementierung operiert die
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Losungsfunktion daher auf Belegungssequenzen: L : ((ozbs lTV*>,o") + B. Da- L

beiist 0* entweder die Initialbelegung ngs L1y, welche den Zustand X, beschreibt,
oder die alle Zustinde in X beschreibende Belegung ox mit V+*¥ € TV* : o (t*$) =0.
Nach den Gleichungen [6.2| und auf Seite wird fiir jede Belegung o

der Belegungssequenz eine Konjunktion aller zugehorigen, durch Super—Tracle—
Variablenbelegungen kodierten Ausdriicke

e = (exprno;\/;1 (afbs (t’;$)) A expriop, (o?bs (t;$)) A+ A exprio, (a‘;bs (t,f))) (6.4)

fiir alle t* € TV = {t’;$, t;$,...,t:f} erzeugt, so dafl wir eine Sequenz von
Ausdriicken (e,) erhalten. Dabei bezeichnet die Funktion exprnoy, wie in Ab-
schnitt auf Seite beschrieben, die Zuordnung der Super-Trace-
Variablenbelegung zum dazugehorigen GJ-Paar, welches durch einen konjunk-
tiven Ausdruck beschriebenen ist. Bevor wir aus dieser Sequenz eine grofse kon-
junktive Formel e erzeugen, miissen die Variablenvorkommen v der jeweiligen e;
durch zeitliche Instanzen v’ substituiert werden, wobei ungestrichene Vorkommen
v € V3" dem vorherigen Schritt i — 1 zuzuordnen sind:

e, =e; [VZS;V%S;";E : v$\v’] [Vgg”;f : v\vi_l]

Variablen v° bilden dabei, sofern der Funktion £*’ als Anfangsbelegung o®* | ry-
vorgegeben wurde, die Initialbelegung der Variablen v und werden demgemaf
durch die dazugehorigen Initialisierungskonstanten aus der SMI-Symboltabelle
ersetzt. Damit ergibt sich die zu 16sende Formel e aus

e=e;ANeyA---Aej, (6.5)

Diese Formel wird durch die Funktion £* einem Solver zur Berechnung tiberge-
ben und das Ergebnis bzgl. der Losbarkeit der Formel einschlieflich einer Belegung
oz aller Variablenvorkommen in e zurtickgegeben.

Wurde e unter Berticksichtigung der gesamten Belegungssequenz <0’f7bs> des
vom Model-Checker gelieferten Pfads aufgestellt, so fiihrt eine Losung von e zur
Terminierung das w-CeGar Verfahren wie in Algorithmus [p| auf Seite [64] bzw. Al-
gorithmus [§ auf Seite [74] erldutert. In diesem Fall wird die vom Solver ermittelte

Belegung o in eine neue Belegungssequenz <a§”‘l lvg> mit V, = VZ; WU Vst auf
Variablen in S, tibertragen mit af“’l (v) = 02(v'). Diese Sequenz beinhaltet ledig-

. . input
lich Belegungen von Variablen aus V5 und V""" des Programms S,yis, weswegen

die Belegungen sowohl bzgl. der diskreten Variablen Vp;,, die sowohl in Sorig, als
auch in Sy gleichermafien vorhanden sind, als auch bzgl. der tibrigen Variablen
aus Vge ergianzt werden miissen. Ersteres wird an dieser Stelle durch eine Fusion

der Belegungssequenzen <a‘j,b5 lesr> und <a§e“’ lVe> durch paarweise Fusion der
: : . Sori .
Belegungen gleicher Indizes zu einer neuen Sequenz (g, " |v,..uv, ) erreicht.

Die Vervollstindigung der Belegungssequenz bzgl. der iibrigen Variablen aus
VRear geschieht spater im in Abschnitt auf Seite geschilderten Simulations-

lauf unter Ausnutzung der Belegung der Variablen aus V;:p u,
eal

6.5.1.2 Integration des Solvers

Als Solver finden sowohl Ipsolve [BENO04], als auch glpk [Mak03] Verwendung, da
es sich wahrend der Entwicklung bewéhrt hat, einen alternativen Gleichungsloser
zwecks verbesserter Klassifikation etwaiger Inkonsistenzen in den Ergebnissen zu
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ermoglichen. Somit kann z.B. bei Aufgabe eines Solvers aufgrund von eingetre-
tener Singularitit oder schlechter Konditionierung der jeweils andere Solver bemiiht
werden. Insbesondere bei grofieren Modellen wichst die Gefahr eines falschen
Unlosbar-Ergebnisses und kann durch redundante Uberpriifung bestitigt oder wi-
derlegt werden.

Die Anbindung der Solver geschieht durch eine Berechnung der benétigten Ma-
trix aus einer grofsen Konjunktion in Form eines SMI-Ausdrucks. Jeder konjunk-
tive Teilausdruck vorliegend als (Un-)Gleichung wird in einen Randbedingung
(Constraint), repréasentiert durch eine Zeile in der Matrix, tibersetzt. Da samtliche
konjunktiven Teilterme bereits durch die Funktion N in der Berechnung der Zu-
ordnungstabellen in Abschnitt auf Seite normalisiert wurden, ist ein
solcher Schritt dabei nicht erneut notwendig, es sind bereits alle Koeffizienten der
Variablen zusammengefaf3t.

Die auf dem Simplex-Verfahren basierenden Solver erwarten neben den Rand-
bedingungen auch eine Optimierungsfunktion f,,;, welche zur numerischen Stabi-
lisierung der Losung verwendet wird, wie im folgenden Abschnitt beschrieben.

6.5.1.3 Vermeidung von Randldsungen

Notwendigkeit der ¢-Variable Beide eingesetzten Gleichungsloser sind nicht in
der Lage, echte Ungleichungen mit dem ,,<”-, oder ,>"-Operator einzubeziehen.
Ein einfacher Trick durch Einfiihrung einer Variablen ¢ hilft jedoch weiter: Glei-
chungen der Form x > c werden tibersetztin x—¢ > cmit 0 < € < 1, wobei ¢ additiv
in die verwendete Optimierungsfunktion eingeht. Eine Losung ist somit nur dann
gliltig, wenn der Solver eine Losung fiir € > 0 findet, ¢ = 0 also ausdriicklich ausge-
schlossen wird. Neben der Beriicksichtigung der echten Ungleichheitsoperatoren
ist ein gewtinschter positiver Seiteneffekt, dafs der Losungspunkt soweit moglich
von allen kritischen durch echte Ungleichheitsbedingungen bedingten Réndern
,weggezogen” wird, da der Solver versucht, den Wert fiir ¢ zu maximieren. Dies
begtlinstigt numerisch stabilere Losungen, die durch die spétere Validierung des
Ergebnisses durch Simulation benétigt werden.

Einfiihrung von A-Variablen War der geschilderte positive Seiteneffekt der e-
Variablen der numerischen Stabilitdt der Ergebnisse bereits sehr zutrédglich, so
ist er als Grund zur Einfithrung analoger A-Variablen zur Entscharfung der ,<”-
, oder ,>"-Operatoren unerldsslich. Das Simplex-Verfahren liefert grundsétzlich
vorzugsweise Losungen, die auf den Eckpunkten der verschiedenen Constraints
liegen und mithin fiir diese die Gleichheit einschlieSenden Operatoren genau die
Losungen, fiir die Gleichheit auch entsprechend gilt. Die konkrete Ergebnisdarstel-
lung in Form einer begrenzt genauen FlieSkommazahl liegt typischerweise mini-
mal darunter oder dartiber, so daf$ hierfiir in der spéteren validierenden Simulation
ein anderes Resultat bzgl. der betroffenen Constraints ermittelt werden kann und
damit das gesamte Ergebnis als nicht-bestédtigbar abgelehnt werden mus.

Daher wird analog zur e-Variablen fiir jedes entsprechende Constraint x > ¢
ersatzweise der Ausdruck x — A; > ¢ verwendet, wobei 0 < A; < 1 und jedes
A; ebenfalls durch die Optimierungsfunktion maximiert wird. Es wird fiir jedes
Constraint ein anderes A; verwendet, da andernfalls ein ausnahmsweise nur durch
exakte Gleichheit 16sbarer Constraint ein A = 0 erzwingen wiirde und mithin der
gewiinschte positive Effekt von A fiir die tibrigen Constraints unnétig verloren
ginge. Daher wird eine Menge {Ag, Ay, ..., A;} entkoppelter Variablen eingefiihrt,
die jedoch gleichermafien durch die Optimierungsfunktion maximiert werden.

Um Umbuchungseffekte zugunsten ¢ und zu Ungunsten der A-Variablen zu
verhindern, werden letztere in der Optimierungsfunktion stiarker gewichtet und
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Abbildung 6.16: Verwendung von A-Variablen und ¢ zur Bestimmung moglichst
unkritischer Losungen. In diesem Beispiel diirfen die Randwerte der Bedingung-
en ¢o und c¢3 von der Losung nicht angenommen werden, im Gegensatz zu den
Bedingungen ¢; und ¢;, wo die Losung auch auf den Randwerten liegen darf.
Der Simplex-Algorithmus wiirde ohne A-Variablen den Punkt A berechnen. Durch
die A-Variablen und der Gewichtungsfunktion wird hingegen eine Losung in der
numerisch idealen Mitte gefunden

gleichzeitig j - ¢ > Ag + Ay + --- + A; gefordert, um eine gewisse Balance zu er-
zwingen. Somit werden die A-Variablen nur soweit bevorzugt maximiert, wie €
immernoch grofler oder gleich deren Durchschnittswert ist. Die zu maximierende
Optimierungsfunktion fiir den Solver lautet fo,; = e +w* (Ao + A +--- + Aj), w > 1.
In Abbildung|6.16/ist schematisch die Funktion von ¢ und den A-Variablen anhand
eines Beispiels dargestellt.

Da die A-Variablen nicht wie die e-Variable der Bestimmung der Losbarkeit
einer Formel dienen, sondern nur der numerischen Verbesserung der Losung in
Bezug auf die simulative Validierung, sind diese fiir die Konfliktbestimmung un-
erheblich und wiirden hier nur unnétig zur Komplexitdt der Formel beitragen.
Daher werden sie nur bei der Berechnung der abschliessenden Losung des Verfah-
rens eingesetzt, wihrend bei der in Kapitel [6.5.2] beschriebenen Konfliktermittlung
auf sie verzichtet wird.

Durch die A-Variablen kann jede Losung beziiglich ihrer numerischen Giite
quantitativ bewertet werden, da hier insbesondere die Information zu entnehmen
ist, wieviele Rédnder der gegebenen Randbedingungen durch die Losung exakt
eingenommen werden. Diese Information ist u.a. hilfreich, um die Ursache einer
etwaigen Nichtbestatigung errechneter Losungen durch die in Abschnitt be-
schriebenen Simulation nachzuvollziehen.

6.5.2 Detektion von minimalen Konflikten

Die Detektion von minimalen Konflikten erfolgt nach der in Abschnitt [4.3.2.3|be-
schriebenen Vorgehensweise einschliefSlich der bindren Suche nach Intervallgren-
zen der Konflikte innerhalb des Suchfensters, sowie der in Abschnitt[d.7.2.3|vorge-
stellten Erweiterung auf Komponenten von Guard Sets und Jump Set Funktionen.
Die Funktion r* operiert dabei, wie die Losungsfunktion £, auf Belegungsse-
quenzen der Pfadldnge n und ermittelt minimale initiale und bzw. oder invariante
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Konflikte der Lange k:
i {on) - ({(U;(m J/TV*> k < n},{(o;;”v lTV*> k < n})

Die Abbildung erfolgt also von einem Pfad in S,s in Form einer Belegungssequenz
auf Konflikte in Form kiirzerer, auf die Super-Trace-Variablen beschrénkte Bele-
gungssequenzen. Die Algorithmen [lund [I0]auf Seite[85werden dabei einschlief-
lich der in diesen nicht mitbeschriebenen bindren Suche auf Intervallgrenzen von
Konlflikten fiir parametrierbare Fenstervergroflerungen > 1 auf den Belegungsse-
quenzen durchgefiihrt, d.h. alle Paare ( 3i, f,) in diesen Algorithmen sind Belegun-
geno; | v+, welche in der Losungsfunktion £/, wie in Abschnittauf Seite
beschrieben, ausgewertet werden. Das Ergebnis sind, wie in Algorithmus@]auf Sei-
te[84] dargelegt, die Mengen der neu hinzugekommenen minimalen initialen und
invarianten Konflikte in Form von Super-Trace-Variablenbelegunssequenzen.

Mitsamt ihrer Klassifikation als initial oder invariant werden diese in kompakter
Reprisentation in eine Konflikt-Datenbankdatei wie in Abbildung|6.T|auf Seite[114]
dargestellt geschrieben, so daff nachfolgende Iterationen des w-Cecar Verfahrens
sich dieser Information bedienen und den w-Automaten demgemif} verfeinern
konnen.

Robustheit Aufgrund numerischer Instabilititen im Verfahren des Solvers bei
der Analyse der Gleichungssysteme ist nicht ausgeschlossen, dafd bei der Isolation
kiirzester Konflikte numerische Probleme dergestalt auftreten, daf8 keine verlassli-
che Aussage bzgl. der (Un-)Losbarkeit einer partiellen Belegungssequenz erhiltlich
ist. Es kann jedoch in diesem Fall von der problematischen Teilsequenz abgesehen
werden, sofern noch andere Konflikte im Gesamtpfad vorhanden sind. Zur Er-
hohung der Robustheit des w-Cecar Verfahrens gegentiber solchen numerischen
Instabilitdten greift das Verfahren dann auf Konflikte zurtick, die als solche vom
Solver sicher klassifiziert werden kénnen.

Erst wenn es bei Unlosbarkeit der Gesamtformel eines Pfades keinen Konflikt
in der Sequenz gibt, der sicher isoliert werden kann, muf$ in Ermangelung genauer
rechnender Solver das Verfahren ohne Ergebnis aufgeben, sofern es um die Zerti-
fizierung einer Eigenschaft geht. Fiir eine mogliche Falsifikation besteht weiterhin
die Moglichkeit, die fraglichen Teilsequenzen oder auch den gesamten Pfad als
Konflikt zu behandeln und das Verfahren fortzusetzen, wenn beachtet wird, daf3
ein etwaiges nachfolgendes Ergebnis einer Nichterreichbarkeit nicht mehr belast-
bar ist.

6.5.3 Simulation der errechneten Losung

Der hier beschriebene Schritt wird von akademisch eingesetzten Verfahren i.d.R.
nicht durchgefiihrt, da der Nachweis der Existenz eines Pfades und die partielle
Visualisierung hier im Allgemeinen ausreichend sind. Im industriellen Kontext
sind jedoch die zusétzlichen Anforderungen:

1. Der Pfad muf3 die Belegung aller dem Benutzer bekannten Variablen bein-
halten. Dies schliefit auch die nicht-zustandsbehafteten Variablen aus V;’g‘;mﬂ
ein.

2. Der Pfad muf in der Ausgangssprache, d.h. z.B. der zur Erstellung des Mo-
dells unterliegenden Case-Tool Sprache simulierbar sein.

S .
Daher wird abschlieSend vor der Prisentation des Ergebnispfads <an " Ly, o,

aus Abschnitt[6.5.1.1|auf Seite dieser auf Sy, mit Hilfe der iterierten Ausfiih-
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rung der Funktion © durch das Simulationswerkzeug smitrc_smisim vollstindig
simuliert. Hierbei werden nur Belegungen der Variablen aus V""" beriicksichtigt

. . A . Sori
und das Simulationsergebnis in Form einer neuen Belegungssequenz <0’n ) er-

mittelt. Fehlende, aufgrund der in Abschnitt [6.3.1.1| auf Seite beschriebenen
Cone-of-Influence Berechnung entfernte Eingabevariablen werden dabei mit belie-
bigen Vorgabewerten belegt.

Ein Vergleich der Sequenzen <O_;Sm’ig und o’:,sorig > beziiglich diskreter zu-

standsbehafteter Variablen zeigt hernach die durch Simulation bestaitigte Giiltig-
keit des errechneten Pfades an. Da <o’n&mg > im Gegensatz zu <a:,9‘mg > vollstandige
Belegungen in S, besitzt, wird dieser als endgiiltiges Ergebnis dem Benutzer
prasentiert.

Eine Nichtbestitigung der errechneten Losung ist in Abwesenheit von Im-
plementierungsfehlern grundsatzlich auf numerische Probleme zurtickzufiihren,
welche trotz der in Abschnitt auf Seite erlauterten Gegenmafinahmen
bei Losungen auf Randwerten nach wie vor auftreten konnen. Insbesondere bei
langen Pfaden summieren sich Darstellungsungenauigkeiten der FlieSkommazah-
len von anfdnglichen Belegungen von kontinuierlichen Variablen, so daf am Ende
der Belegungssequenz entscheidende Propositionsausdriicke andere als die in der
abstrakten Simulation vom Model-Checker erratene Wahrheitswerte beinhalten
konnen, mit entsprechen Konsequenzen fiir nachfolgende Belegungen. Ein solches
Gegenbeispiel 1d3t sich bedauerlicherweise nicht simulieren, ist im akademischen
Sinne jedoch dennoch giiltig.

6.6 Behandlung von diskret-kontinuierlicher Casts

Wie bereits in Abschnitt[6.2.2.Tjauf Seite[I26|erwihnt, sind Typkonversionen (Casts)
ausschliefilich durch explizite Modellierung in SMI zu handhaben. Eine viel ge-
nutzte Typkonversion, die direkt das w-Cecar Abstraktionsverfahren betrifft, ist
die Typkonvertierung zwischen den Typen Integer und Real, welche beide in belie-
bigen Ausdriicken vorkommen kénnen.

Der Abstraktionsansatz kann diese nicht direkt unterstiitzen, weil aufderhalb
der gemeinsamen Transitionen als Synchronisationspunkte zwischen der diskre-
ten und der kontinuierlichen Zustandswelt keinerlei Schnittstellen des Informati-
onsaustauschs zwischen beiden existieren. So kann ein kontinuierlicher Zustand
nur eine Auswahl moglicher ausgehender Transitionen eines diskreten Zustands
einschrankend beschreiben, wihrend diskrete Zustandstransitionen eine Auswahl
an Konstanten kontinuierlichen Typs durch Jump Set Funktionen in den kontinu-
ierlichen Zustandsraum transportieren konnen. Der Informationsaustausch kann
somit nur wie in Abbildung[6.17dargestellt erfolgen.

Fiir jeden moglichen Wert ist also eine explizite Transformation notwendig mit
der Konsequenz, daf fiir grofe Bitbreiten der beteiligten Integer-Ausdriicke eine
Vielzahl von neuen GJ-Paaren hinzukommen.

Die Alternative wére die vollstindige Einbeziehung der beteiligten Integer-
Variablen in den Abstraktionsprozess, d.h. sie wiirden genauso behandelt werden,
wie Variablen kontinuierlichen Typs. Da die verwendeten Solver sog. MILP-Solver
sind (Mixed Integer Linear Programing), konnten diese mit Ausdriicken gemischt
typisierter Variablen umgehen. Zu bedenken ist dabei jedoch, dafi dabei die transi-
tive Hiille der diskreten Ausdriicke vollstindig miteinbezogen werden mufs, da die
betroffenen Variablen ihrerseits wieder mit anderen diskreten Variablen in direkter

151

Sori
o’ 8



/x:=65535.0

/x:=65534.0
S

1

x265535.0

X265534.0Ax<65535.0

2 2
(V1Y (1%
Y o)
B &

x=1.0Ax<2.0

x=0.0Ax<1.0

aa

(a) Konversion R nach N (b) Konversion IN nach R

Abbildung 6.17: Umsetzung von Typkonversionen zwischen R und IN in Schritt-
diskreten Hybriden Automaten am Beispiel einer 16-Bit Variablen

Wechselwirkung stehen, usw. Hierdurch muf$ u.U. nahezu das gesamte Modell mit
abstrahiert werden, was jedoch nicht Sinn und Zweck dieses Verfahrens ist.

Eine Betrachtung industrieller Fallstudien zeigt, daff diese Form der Typkonver-
sion zumeist dann benotigt wird, wenn hybride Systemkomponenten mit diskreten
komponiert werden. In diesen Féllen wird die Typkonversion nicht etwa zur tem-
porédren Typ-fremden Speicherung einer Grofle verwendet, sondern das gesamte
Modul setzt seine Berechnungen auf diesen Grofien in der gleichen diskreten oder
kontinuierlichen Typwelt entsprechend fort. Damit wire die nahezu vollstindige
Einbeziehung solcher Module der Regelfall.

Die explizite Typkonversion nach Abbildung gestattet hingegen einen fle-
xibleren Einsatz und ist daher implementiert worden. Da es sich um eine einma-
lige Vortransformation des Modells handelt, wére diese im Rahmen der in Ab-
schnitt auf Seite beschriebenen Transformationen anzusiedeln. Das ent-
sprechende Typkonvertierungswerkzeug smirealcaster fligt explizite Konvertierun-
gen zwischen beiden Typwelten ein, wobei unabhéngig von der Konvertierungs-
richtung nach Bestimmung des Vorzeichens sukzessive absteigende 2°" Potenzen
von der zu konvertierenden absoluten Grofde subtrahiert werden, soweit dies nicht
zu negativen Werten fiihrt, bis der Wert 0 erreicht ist. Mit der Funktion

k
trans form(x, k) = {k + trans form (x -k, E) gdw x >k

trans form (x, %) gdw x <k

ergibt sich die Konvertierungsfunktion castrz : R — Z mit castr_z(x) £

sign(x) - trans form(x,2%), wobei b die kleinste natiirliche Zahl ist, fiir die 2°*! >
max(abs(l), abs(u)) mit abs als Funktion zur Berechnung des Absolutbetrages gilt,
wenn die involvierte ganzzahlige Variable vom Typ Integer] ist. Analog dazu ist die
Funktion castz_,r : Z — R definiert. Diese Funktion wird von dem Werkzeug smi-
realcaster fiir jeden zu konvertierenden Ausdruck dem Wertebereich entsprechend
oft abgerollt.

In Abbildung ist ein Beispiel fiir die Konvertierung auf SMI-Ebene darge-
stellt.
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6.6.1 Komplexititsbetrachtung

Wir erhalten fiir jede Konversion eines mit b Bits zu kodierenden ganzzahligen
Wertebereichs eine Anzahl von b zusitzlichen Propositionen und ebensoviele zu-
satzliche Hilfsvariablen, welche jedoch in direkter Abhédngigkeit zu den Proposi-
tionen stehen. Jede zu transformierende Konversion erhoht damit die Anzahl der
potentiell vorhandenen GJ-Paare in der auf Seite 30| definierten Menge GJ des Sy-
stems um einen Faktor 2, was fiir eine Anzahl von k verwendeten Konversionen
der Bitbreite b zu einem Faktor 2 fiihrt. Dies zieht u.U. eine Erhohung der Anzahl
der Konflikte in dhnlicher Grof8enordnung nach sich, so daf§ die Pramissen des
w-CEGAR Verfahrens von wenigen relevanten regelungstechnischen Gesetzen und
wenigen Konflikten nicht mehr gegeben sind. Es ist im Allgemeinen daher nicht
zu erwarten, dafd grofsere, Konversionen beinhaltende Modelle mit dieser Technik
verifiziert werden konnen. Dies schliefit jedoch nicht aus, daf8 in Einzelfdllen, wo
die konvertierten Grofien fiir die Berechnungen von untergeordneter Bedeutung
sind, diese Technik eine Verifikation erst ermoglicht.

6.7 Selektiver Pfadfragmentausschluss

In Abschnitt[4.9.Tauf Seite[87]wurde bereits erwihnt, daf sich durch Modifikation
des w-CeGar Verfahrens das INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren [CFH*03] nachah-
men lat und hierdurch belastbare Angaben zu den benétigten Iterationen des
Verfeinerungsprozesses machen lassen. An dieser Stelle wird die Umsetzung die-
ser Modifikation auf der SMI-Ebene beschrieben.

Fiir einfache Schritt-diskrete Hybride Automaten nach Definition [9|auf Seite 29]
sind Transitionssequenzen des Alphabets . = T mit T C Z X Z auszuschliefSen,
um die gleichen Pfade wie in [CFH*03] auszuschlielen. Da sich die konkrete Re-
présentation dieser Systeme auf der C-, bzw. SMI-Ebene darstellt und diese einem
erweiterten Schritt-diskreten Automaten nach Definition [12] auf Seite [31] entspre-
chen, sind Transitionen durch Zustandspaare nicht mehr eindeutig spezifiziert.
Daher wird in der Implementierung der Nachahmung des INFINITE-STATE-CEGAR
Verfahrens das Alphabet & = ZX Zx G X ] verwendet, d.h. wir verwenden Quadru-
pel, welche neben dem Ausgangs- und Zielzustand auch das GJ-Paar beinhalten.

6.7.1 Pfadanalyse

Technisch wird dies realisiert, indem die Pfadanalyse neben der Belegung der
Super-Trace-Variablen auch die Belegung der tibrigen diskreten Variablen v € V
erganzt, wobei V mit V = V%?:E\Vw_Automat alle diskreten Variablen ohne die Va-
riablenmenge V,-automat Zur Kodierung des Zustands des w-Automaten umfasst.
Die in die Datenbank-Datei geschriebenen Konflikte sind nun also Sequenzen von
Belegungen auf der Variablenmenge V U TV".

Die Losungsfunktion bleibt hiervon unbeeinflusst, fiir die Konflikt-
Minimierung wird Algorithmus 2]auf Seite 46| verwendet, d.h. es findet keine Be-
rechnung von GJ-Komponenten statt, da Verallgemeinerung von Konflikten bei ge-
zieltem Ausschlufi einer Transistionssequenz keinen Sinn ergibt. Der Unterschied
zum w-CEGAR Ablauf tritt erst in der Hinzuftigung initialer und invarianter Kon-
fliktmengen zur Datenbank-Datei zu Tage, da bei diesem Schritt die vollstindige
Belegungen oben genannter Variablen gespeichert werden.
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6.7.2 Abstraktionsverfeinerung

Ebenso wie die Pfadanalyse ist der Prozess der Abstraktionsverfeinerung von die-
ser Modifikation nur marginal betroffen. Lediglich in der im Abschnitt auf
Seite [140| dokumentierten Berechnung der Menge der boolschen Zeichen des Kon-
fliktalphabets werden die Zuweisungen um die Belegung der diskreten zustands-
behafteten Variablen ergédnzt, d.h. die Zuweisungen zu den boolschen Zeichenva-
riablen werden zu

o = (1 =h AV =hA.. o=ty AP =k AP =k A AES = ky), wobei

{01,092, ., Um} = VAV Automat und, wie gehabt, {tf, tf, .., t:‘%} cCTV".
Da die Konflikte durch die modifizierte Pfadanalyse bereits als Belegungen eben
dieser Variablen vorliegen, ist die nachfolgende Konstruktion des w-Automaten

davon unbeeinflusst und weitere Modifikationen daher nicht benétigt.

6.7.3 Variante: Beriicksichtigung von parallelen Transitionen

Wie bereits erwdhnt wird fiir den Ausschluf3 einer Transitionssequenz von einer Ge-
neralisierung durch Bestimmung von GJ-Teilmengensequenzen bei zu [CFH*03]
identischer Umsetzung des Pfadausschlusses abgesehen. Dabei ist jedoch anzu-
merken, daf8 das in [CFH*03] beschriebene Verfahren auf Hybride Systeme der
Definition [7] auf Seite 27) ausgeht, also insbesondere keine multiplen Transitionen
zwischen zwei Zustanden erwartet. Insofern besteht in der Welt des INFINITE-STATE-
CEecar Verfahrens nicht die Notwendigkeit, versuchsweise auch parallele Transi-
tionen zu tiberpriifen und moglicherweise mit auszuschliefSen, obwohl eine solche
Uberlegung naheliegend wire. Die Verfeinerungstransformation wiirde diesbzgl.
keine zusatzlichen Zustdnde benétigen, sondern lediglich einige zusétzliche Tran-
sitionen in die Transformation mit einschliefSen.

Die Verallgemeinerung der G/-Sequenz durch Bestimmung relevanter GJ-Kom-
ponenten der auszuschliefenden Konflikte entspricht einer solchen Erweiterung
des INFINITE-STATE-CEGAR Verfahrens. Wir wollen den Autoren von [[CFH" 03] daher
unterstellen, daf3 sie bei Einbeziehung real-existierender Modelle in ihren Experi-
menten das Verfahren entsprechend erweitern wiirde und fiihren den Vergleich
auch zu dieser Strategie durch Aktivierung der Generalisierung durch.

In dem folgenden Kapitel finden sich im Rahmen der experimentellen Untersu-
chungen zu beiden genannten Varianten des Vergleichsmodus Statistiken, die die
Uberlegungen aus Abschnitt auf Seite [87| untermauern.

15Da die Autoren sich laut [FCJKO5||, wie in Abschnitt erlautert, zuletzt um nicht-skalierbare
Verfahren zur Selektion optimaler Konfliktausschliisse durch Pfadfragmente bemiiht haben, ist unklar,
ob in naher Zukunft eine entsprechende Erweiterung wie hier geschildert zu erwarten ware.
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Kapitel 7

Experimentelle Ergebnisse

In diesem Kapitel werden experimentelle Ergebnisse des implementierten w-Cecar
Verfahrens angewandt auf das in Abschnitt [5.2| auf Seite vorgestellte Modell
und anderen Schritt-diskreten linearen Hybriden Systemen vorgestellt. Dabei wer-
den ebenfalls in begrenztem Umfang die Varianten des Verfahrens durch optional
aktivierbare Erweiterungen wie z.B. der Verwendung von Teilmengensequenzen
selektiv in die experimentellen Untersuchungen mit einbezogen.

7.1 Fallbeispieliibersicht

In diesem Abschnitt werden die verwendeten Modelle kurz vorgestellt. Die zu
verifizierenden Eigenschaften sind erst im folgenden Abschnitt beschrieben, da
diese sich z.T. aus den Ergebnissen vorheriger Beweisaufgaben ableiten.

7.1.1 Autopilotsystem

Dies ist das in Kapitel [5.2|ausfiihrlich vorgestellte Autopilotsystem zur Steuerung
der Flugobjekthohe in Abhéngigkeit von Umgebungseinfliissen. Da die Durchfiih-
rung von Verifikationsaufgaben mit der vorgestellten Umsetzung des Verfahrens
lineare Systeme bedingen, werden wir von der Berechnung der Norm des Ge-
schwindigkeitsvektors in Abbildung[5.9)abstrahieren, indem wir fiir den Ausgang
des Operators Vec3Norm eine Eingangsvariable substituieren. Dies fiihrt moglicher-
weise zu einer inkonsistenten Belegung der globalen Variablen SpeedValid, was fiir
die durchgefiihrten Beweisaufgaben aufgrund der entbehrlichen Auswirkung die-
ser Variablen jedoch keine Probleme bereitet.

7.1.2 Fensterheber-System

Das Fensterheber-System ist ein von BMW entwickeltes, in Ascetr modellieres Sy-
stem zur Steuerung der automatischen Fensterheber eines Fahrzeugs einschliefilich
Benutzerschnittstelle und Grobansteuerung der Elektromotoren. Das Modell hilt
eine interne Sollposition des Fensters vor, welche in Abhéngigkeit der vom Benut-
zer sowohl durch die Fernbedienung, als auch durch die im Fahrzeug befindlichen
Schalter getdtigten Aktionen berechnet wird. Neben den Bedienelementen besitzt
das Steuerungssystem Eingédnge wie einen Einklemmschutzsensor zur Detektion
von Hindernissen wéhrend des SchliefSens des Fensters und der gemessenen Fen-
sterposition. Als Besonderheit beinhaltet dieses Modell eine Eingangsgrofie dT,
welche die seit der letzten Berechnung der Schrittfunktion verstrichene Zeit repra-
sentiert. Ahnlich wie im Autopilotsystem aus Abschnittwird diese Variable vom
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Modell fiir die Berechnung der neuen Soll-Position des Fensters verwendet, jedoch
diesmal nicht als Konstante, sondern als Eingang des Steuerungssystems, so daf3
das Modell auch bei unregelméfliger Ausfiihrung der Schrittfunktion eine korrek-
te Ansteuerung des Fensters gewihrleisten kann. Hintergrund ist die Ausfiihrung
mehrere Steuerungssysteme auf einem Prozessor, welcher im Bedarfsfalle an hoher
priosierte Tasks vergeben werden muf$. Daher kann kein periodischer Aufruf der
Funktion des Steuerungssystems garantiert werden und das Betriebssystem stellt
stattdessen eine akurate Variable dT zur Verfiigung. Fiir die Durchfithrung von Ve-
rifikationsaufgaben auf diesem Modell bedeutet dies, daf$ beliebige Zeitabstiande
angenommen werden konnen.

Strukturell besteht das Modell aus zwei parallelen hierarchischen Zustandsau-
tomaten, welche mit durch Datenflufidiagramme spezifizierten Zeitablaufs- und
Sollzustandspositionsberechnungen interagieren. Die Berechnungen sind wesent-
lich durch Integratoren modeliert, in denen Zustandsvariablen kontinuierlichen
Typs verstrichene Zeitspannen bzw. zurtickgelegte Wegstrecken agglomerieren.

Das Modell ist von BMW nicht eingesetzt worden und wurde offenbar vor der
endgiiltigen Fertigstellung verworfen. Bedauerlicherweise ist kein Anforderungs-
katalog fiir dieses Modell zu erhalten gewesen, weshalb sich mogliche Anforde-
rungen im Bereich der Spekulation bewegen.

7.1.3 Fuelrate Controller System

Das Fuelrate Controller System ist in [The03] vorgestellt und dient der Einfithrung
in die Modellierung typischer eingebetteter Systeme mit SimuLINK/STATEFLOW. Das
Modell reguliert das Luft-Benzin-Gemisch eines Verbrennungsmotors durch Steue-
rung der Benzin-Einspritzung in den Verbrennungsraum. Durch die MefSwerte von
Sensoren, die den Sauerstoffgehalt der Abgase und deren Druck misst, wird das
aktuelle Verhéltnis von Luft zu Benzin errechnet und gegebenenfalls durch An-
derung der Benzinmengenzufuhr korrigiert. Neben diesen Sensoren stellen die
Motorgeschwindigkeit und die Stellung des Gaspedals weitere Eingangsgrofien
fiir das Fuelrate Controller System dar.

Das Modell verwendet einen Zustandsautomaten zur Steuerung verschiedener
Betriebs- und Fehler-Modi. Desweiteren werden komplexere Berechnungen durch
mehrere Kennlinienfelder zur Auswertung der Sensorik und Berechnung der Ak-
tuatorik eingesetzt. Die Berechnungen sind grundsétzlich nichtlinear, jedoch fiihrt
die Verwendung von Kennlinienfelder zu linear approximierten Berechnungen.

Das Modell besitzt mit 256 Zustdnden nur einen sehr kleinen diskreten Zu-
standsraum. Auf der anderen Seite finden durch die Kennlinienfelder eine Anzahl
von ~ 1500 Konstanten vom Typ Real in dem Modell Verwendung, was hier zu
aufierordenlich vielen moglichen Kombination und damit zu sehr vielen rege-
lungstechnischen Gesetzen fiihrt. Das Modell entspricht somit nicht den idealen
Vorraussetzungen des w-Cecar Verfahrens. Dennoch, bzw. gerade deshalb sind
mit Hilfe dieses Modell hilfreiche Erkenntnisse bzgl. der Eignung des w-Cecar
Verfahrens zu ermitteln.

7.2 Ergebnisiibersicht

In diesem Abschnitt wird zunichst ein tabellarischer Uberblick iiber eine Menge
ausgewdhlter Beweisaufgaben prasentiert. Im Anschlufs daran werden die einzel-
nen Eigenschaften und deren Verifikationsergebnisse vorgestellt, wobei auf einige
zur Veranschaulichung der typischen Verwendung der formalen Verifikation de-
tailierter eingegangen wird. Abgesehen von Angaben im tabellarischen Uberblick
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werden in diesem Abschnitt keine Statistiken diskutiert. Dies erfolgt in nachfol-
genden Abschnitten.

Die durchgefiihrten Verifikationsldufe wurden alle auf einer Workstation Sun Fi-
re V490 durchgefiihrt, welche das Betriebssystem SunOS 5.10 verwendet. Der Rech-
ner besitzt §GB RAM Haupspeicher und 4 CPUs, die mit 1350 MHz getaktet werden
und 16MB Cache Speicher besitzen.

Im Folgenden werden die verifizierten Beweisaufgaben zu den Fallbeispielen
vorgestellt.
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Beweisaufgabe | 1 [ IZUSUT| | IGIGI [ ICuinl | #it [ Iml | IQul/1Qul [ Zeit |
Autopilot System (APS), |Z] = 231

s 5+17 | 47/3/58 2/36 3 29 | 13 2/53 13
QAP 5+17 | 145/3/209 2/137 17 102 17 2/268 75
pyPs 5+17 | 43/2/44 1/26 0 23 13 2/31 9
oS 5+18 77/4/65 3/39 0 49 | 515 3/60 44
PAPs 5+18 | 46/4/42 3/25 0 31 | #n 3/25 8
AP 4+8 | 57/1/85 0/57 1 58 9 2/65 16
PP 4+8 | 49/1/64 0/44 1 42 | 10 2/40 10
PArs 4+8 | 59/1/79 0/54 1 55 | 10 2/53 15
s 4+8 | 91/1/163 0/167 39 | 120 | 12 2/167 81
P 4+8 | 120/1/222 | 0/258 4 | 203 | 14 2/290 720
@A, abgebr. 4+8 | 132/1/255 | 0/1000 | 696 | 277 | 215 2/411 | > 1w
A 5+11 |  86/4/99 3/51 32 | 515 2/77 44
P 5+11 |  44/4/35 3/21 11 | #n 2/19 4
i 5+18 | 41/2/43 1/24 21 | 13 33 16
pPs 3+8 | 134/1/191 | 0/521 307 | 185 | 16 2/258 600
Fensterheber System (FHS), |Z| = 226

QFHS 2+3 | 92/12/66 14/75 5 63 10 5/39 21
phHs 2+3 | 56/11/38 13/32 0 31 | #n 17 8
pEHs 2+3 | 183/13/117 | 12/1000 | 755 | 126 | 19 7/185 29
@EHS, abgebr. 2+4 | 220/14/120 | 11/3805 | 3499 | 257 | 218 8/239 > 2w
pEHs 2+3 | 43/10/12 9/9 0 10 5 5/3 3
pEHs 243 | 46/7/15 6/12 0 8 10 3/3 2
pFHs 243 32/9/17 8/13 0 11 5/4 3
pEHs 2+3 | 52/8/29 7/20 0 12 4/9 4
Fuelrate Controller System (FCS), |Z| = 28

@k, abgebr. 4+1 56/3/12 128/10 0 135 | 2130 129/0 101
PEcs 4+1 14/3/7 2/6 0 7 2 3/0 2
PEC 4+1 4/2/3 1/2 0 2 fn 2/0 20s
@kCS, abgebr. 4+10 | 180/3/126 | 2/125 0 225 | 23 3/0 114
PEC 4+3 128/2/92 1/91 0 161 2 2/0 207
PEcs 3+3 | 349/3/192 | 16/191 0 329 | 17 17/0 393

Tabelle 7.1: Ubersicht experimenteller Resultate. Dargestellt sind die Grofle des dis-
kreten Zustandsraums |Z|, die Anzahl der Dimensionen 1 als Summe von Eingabe-
und Zustandsvariablen innerhalb des Cone-of-Influence, die Anzahl unterschied-
licher GJ Paare |X|, sowie die Anzahlen [%| und |%,| der Alphabete fiir den reguldren
Automaten Ac, und den w-Automaten Ac, in getrennter Darstellung, welche un-
ter Verwendung von Teilmengensequenzen die Anzahl der Teilmengen darstellen.
Weiterhin sind |G|/|G,| die Anzahlen initialer und invarianter Konflikte, |C,,;,| die
Anzahl der in der Minimierung entdeckten Konflikte, #it die Anzahl der Iteratio-
nen des Verfeinerungsprozesses, || die Lange des Pfades, welcher im Falle eines
vorzeitigen Abbruchs des Prozesses das Zeichen 2 vorangestellt ist, |Qx|/|Q.| die
Anzahl der Zustdnde vor der Determiniserung und die letzte Angabe schliefslich
die benotigte Zeit des Verifikationsprozesses in Minuten, soweit nicht anders an-
gegeben.
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7.2.1 Verifikation des Autopilotsystems

Auf dem in Kapitel |5| vorgestellten Autopilotsystem gibt es, wie bereits erwdhnt,
keine offiziellen spezifizierten Eigenschaften, so daf$ die im Folgenden beschrie-
benen und formalisierten Beweisaufgaben intuitiv aus dem Verhaltensmodell ab-
geleitet sind. Da fiir einen der Beweise ein Gegenbeispiel von dem Wertebereich
von Variablen des Typs Integer abhdngt und eine erhchte Gefahr von numerischen
Problemen im Solver bei lingeren Pfaden existiert, schranken wir fiir die Durchfiih-
rung der Beweisaufgaben den Wertebereich dieses Typs auf das Interval [-512;511]
ein.

7.2.1.1 Aktive BeeinfluSung horizontaler Geschwindigkeitskomponenten

Eigenschaft 4"  Aufgrund der vorgestellten Funktionalitit des Autopilotsy-

stems ist zu vermuten, daff das System aktiv nur den vertikalen Geschwindigkeits-
vektor manipulieren soll, wihrend die {ibrigen Komponenten des Geschwindig-
keitssensors nur im Rahmen einer etwaigen, durch Wind verursachten Drift einer
Korrektur unterzogen werden. Daraus leiten wir die Eigenschaft ab, dafd bei volli-
ger Windstille die x-und y-Komponenten sich nicht &ndern diirfen, da andernfalls
das Flugobjekt vom Kurs abkommen konnte. Wir beziehen uns fiir den Beweis
exemplarisch auf die x-Komponente v, := NewSpeed._F1 und fordern Av, = 0 fiir
durchgehende Windstille Tyiug = 0.

Diese Eigenschaft muf$ unter Einbeziehung des Umgebungsmodells spezifiziert
werden, wobei die Eigenschaft nur gelten muf, wenn automode = false, da andern-
falls neue, unkorrelierte Telemetrieinformationen {iber die Eingabevariablen PtA
und PtB eingespeist werden. Da wir wissen, daff das Modell giiltige Telemetriein-
formationen erst nach 4 Schritten verarbeitet, wollen wir dariiberhinaus fordern,
dafd automode = false bereits fiir mindestens 4 Schritte gelten muf3, bevor Av, = 0.
Fiir a = (automode = false) und NO4 = (a A pre(a A pre(a A pre(a)))) mit pre als
Funktion zur expliziten Referenzierung des Wertes im vorherigen Schritt'| lautet
die nachzuweisende Eigenschaft damit in temporallogischer Form:

AG(Ass(Tying = 0) = (NOy = (Av,=0)))
———
Annahme Eigenschaft

Die Zustandsformel U,y = 0 ist dabei die Annahme (Assumption), welche als
Voraussetzung fiir die Einhaltung der Eigenschaft immer erfiillt sein muf3. Wir
machen daher von der in Abschnitt auf Seite [144] eingefiihrten Funktion Ass
zur automatischen Einfiihrung eines Automaten Gebrauch, mit dessen Hilfe der
Ausdruck Ass(Tying = 0) solange zu true evaluiert, bis der Ausdruck (Gyig = 0)
verletzt wird.

Aus Effizienzgriinden kann in diesem Falle auch das Modell dergestalt modifi-
ziert werden, daf anstelle der Eingabevariablen fiir ¢, ein konstanter Nullvektor
Verwendung findet (Freezing).

Da aus numerischen Griinden die Verwendung von Gleichungen vermieden
werden sollte, ersetzen wir die Forderung Av, =0 durch die Forderung nach Einhal-
tung einer e-Umgebunfﬁr ein festes €, d.h. wir verwenden Av,—e < 0AAv,+€ > 0.
Der Wert fiir Av, wird durch Hinzunahme einer entsprechenden Variablen im C-
Programm explizit referenziert, ebenso wie der oben verwendete pre-Operator
durch Einfithrung entsprechender Variablen umgesetzt wird. Obige Eigenschaft
ist damit eine reine Sicherheitseigenschaft, d.h. die Formel spezifiziert lediglich die

IWir bedienen uns hier der gleichnamigen Scapg/Lustre-Funktion gleicher Semantik.
2Dieses € erfiillt eine andere Funktion als, und ist damit nicht zu verwechseln mit ¢ aus Ab-

schnitt auf Seite
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r T T T T T T T T T T T T 1
0 1 2 3 4 5 3 7 8 a 10 il 2 13

Pta_FI_FI | 00000000000 Soo000. 0

MewSpeed._FO| 0

HewSpeed. _F1 | 0 -8500.00. -25.0000. 1.250000. -0.06250 0.003125

HewSpeed. _F2| 0 1.500000 2 925000 -4.81550. 042872 -0 5356 -0.88232 -1.13038

Delts_x HE -9500.00. 9475.000. 26.25000... 3% -1.31250, 0.085625.

simulation L 1

Irit L 1 1]

Telemetryvalid | O 1

automace io 1 0

Abbildung 7.1: Gegenbeispiel fiir Beweis 1 als Sequenz von Belegungen (Auszug)

,guten” Systemzustdnde in Form einer Invarianten. Nach diesem Schema werden
alle Eigenschaften spezifiziert.

Beweisergebnis Das Ergebnis in Form eines Gegenbeispiels ist in Abbildung
als Belegungssequenz einiger Variablen dargestellt, die insbesondere zeigen, wie
sich die x-Komponente der Sollgeschwindigkeit als Variable NewSpeed._F1 alias vy
andert.

Eine Analyse der iibrigen Variablenbelegungen zeigt, dafd bevor in diesem Lauf
durch automode = false des Umgebungsmodell eingeschaltet wurde, extreme Po-
sitionsangaben gemessen wurden, welche zu einer entsprechend hohen intern be-
rechneten Drift fiihrten. Das Modell kompensiert eine Drift zu 5% im Regulation-
Operator, wie bzgl. der Abbildung auf Seite beschrieben ist. Aufgrund
der Verzogerungsoperatoren innerhalb dieser Riickkopplung stellt sich hier eine
geddmpfte Schwingung ein, wie an den um den Nullpunkt schwingenden Werten
der Variable NewSpeed._F1 ersichtlich ist.

7.2.1.2 Abschwichung der Eigenschaft

Eigenschaft 57 Die beobachtete Schwingung ist aufgrund der extremen Te-

lemetriemef8werte und der sehr starken Dampfung nicht als Fehler des Mo-
dells anzusehen, weswegen die Eigenschaft etwas abgeschwicht werden soll.
Um stdrkere Schwingungen zu Beginn der geschlossenen Simulationsldufe zu
vermeiden, bzw. nicht zu beachten fordern wir, dafs zum einen die Telemetrie-
mef3werte der x-Koordinate innerhalb eines engen Bereichs liegen sollen. Mit
PtA, = PtA._F1._F1 und PtB, := PtB._F1._F1 benutzen wir als Annahme {iiber
die Umgebung Tel,sricted := —100.0 < PtA, < 100.0 A —=100.0 < PtB, < 100.0 wie in
Abschnitt[6.4.2] auf Seite [44] beschrieben. Zum Anderen erhthen wir die Anzahl
der Schritte, die das Umgebungsmodell vor der Aktivierung der Eigenschaftsein-
haltung bereits zugeschaltet sein mufd durch NOg := (a Apre(a Apre(a Apre(a Apre(a A
pre(a)))))). Die Eigenschaft ist damit formal

AG(A55(Tring = 0 A Telysricted) = (NOg = (Avy — € < 0 A Avy + € > 0)))

Annahme Eigenschaft

Beweisergebnis Das Ergebnis dieses Beweises ist als Widerlegungssequenz in
Abbildung[7.2]zu sehen. Bei diesem Pfad ist das Signal TelemetryValid im 15. Schritt
gerade giiltig geworden, wodurch eine neue Positions- und Geschwindigkeitsbe-
rechnung angestofien wird, die erneut eine Schwingung der Komponente v, alias
NewSpeed._F1 bewirkt. Diese Schwingung ist auch im 17-ten Schritt noch so stark,
dafd abermals unsere Eigenschaft verletzt wird.
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r T T T T T T T T T T T T T 1
a 1 ) 3 T g a 10 " 12 13 14 15 18 17

PtA._F1._F1 | -100.000020000 100.00... . -100.000020000

Mew Speed._FO| 000000000000

MewSpeed._F1| 000000000000 85.000 5.0000 000000060000 -80.25 -80.48 -80.47
MeswSpeed._F2 | 0.000000C0000 15000 1.4250 15.508 22542 1 50000000000 -4.933 3582 -3.902
Delta_x | 0.00000000000 95.000... > -80.00... = -5.000. 0.000000C0000 -90.25. -0.237.. 0.0118..
simulation o B 1

Telemetryhalid | 0 1 0 1

Init ) 1
automods o 1 a

Abbildung 7.2: Gegenbeispiel zu abgeschwéchter Eigenschaft

r T T T T T T T T T 1
a 1 o 5 B E 8 9 10 11 12 13

Fta _Fi_F1 | 000000000000 10000 .000 0.00000000000

Mew Speec._FO | 0.00000000000

NewSpeed _F1 | 0.00000000000 9500.0000 25.000000 -1 250000 0.0625000 -0.003125
Mew Speed._F2 | 0.00000000000 1.5000000 2.9250000 -4 590625, 0.2345312 0.2228045 0.2116644 0.2010812
Delta_sx | 000000000000 9500.0000 -8475 000 -26.25000 1.3125000 -0.065625
simulation o 1

Telemetrbaid | 0 w1

Init o

automode o 1 0

Abbildung 7.3: Geddmpfte Schwingung bei Anderung der Eigenschaftsspezifika-
tion zur Verwendung von Geschwindigkeits-Halbraumen

7.2.1.3 Wechsel der Spezifikationsstrategie

Eigenschaft ¢/ Um die geddmpfte Schwingung effektiv und effizient auszu-

klammern éndern wir die Eigenschaftsspezifikation dergestalt, dad wir anstelle der
Verwendung von Av, eine willkiirliche Konstante ¢,, 0.B.d.A. zur Festlegung eines
Geschwindigkeits-Halbraumes benutzen. Befindet sich die Geschwindigkeitskom-
ponente v, innerhalb eines Halbraumes, muf sie es in den folgenden Schritten
ebenfalls sein. Eine Schwingung kann so sehr einfach ausgeschlossen werden, da
hierdurch ein Halbraum nicht verlassen werden kann, wenn v, mindestens zwei
vorangehende Schritte innerhalb desselben verweilt. Eine Mindestverweildauer
von einem Schritt ist nicht ausreichend, wie die folgende Formalisierung dieser
Eigenschaft in der Verifikation offenbart:

AG(Ass(Tping = 0) = ((NOg A pre(vy) > ¢o,) == (vx > Co,)))
—_———
Annahme Eigenschaft

Mit ¢,, = 0.0 ergibt die Verifikation erneut einen 13-schrittigen Pfad mit einer
Schwingung der v,-Komponente, wie in Abbildung]7.3|dargestellt.

Eigenschaft ¢7”> Nun erweitern wir die Eigenschaft wie oben erldutert, so daf

die Geschwindigkeitskomponente v, fiir zwei vorangehende Schritte im durch c,,
spezifizierten Halbraum verweilen muf3, bevor gefordert wird, daff dieser nicht
mehr verlassen wird:

AG(Ass(Typing = 0) = ((NO4 A pre(vy) > co, A pre(pre(vy)) > ¢o,) = (0x > ¢p,)))
—_——— _
Annahme Eigenschaft
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I T
) 1

m_
o
-
@
=
=
=

Pta _F1_F1 | 000000000000 -10000.00, G960 4665 000000000000

MewSpeed_F0 | 0.00000000000

MewSpeed._F1 | 0.00000000000 -20 87065 09935423 189.832661 189 878057 189876737

MewSpeed _F2 | 000000000000 1.5000000. 29250000 00253078 -0.506157 -4 750000 -4 512500 -4 266675

Telemetryvalid G - 4
_Mpre_ L1 TelemetryCheckin 100 0 (1 %5 3 7 5 9 0 11 [H
automace Y 1 a
simulation o [
(a) Pfad-Auszug Schritt 0-13

Y5 n s B N7 e Eir Eiz Eis Eia
Fta_F1._F1
NewSpeed._FIl
MewSpeed. _F1 18 876853 19 876547 19 576547 19 576847 19 8768477110 199384275 01.0000000
Meew Speed_F2 -4 072531 -3.BE6404. -3 675458 -3 491666 -3317102 @ D -3.282614 -3.116483 01.00000000000
Telemetryvialid - ]
_M_pre__L11_Telemetry Checkin_10 % 13 14 15 [ 17 <ie o _ sn e 511 510

automoce

simulation

(b) Pfad-Auszug Schritt 13-515

Abbildung 7.4: Gegenbeispiel ohne Schwingungseffekte

Das Ergebnis ist ein in Abbildung[7.4/in Ausziigen veranschaulichter Pfad der Lan-
ge 515. Zu beobachten ist hier, daf} sich nach 514 Schritten der Wert der Variablen v,
andert. Eine Analyse der iibrigen Variablenbelegungen zeigt, dafs dies durch einen
Uberlauf des Zahlers in dem TelemetryValid-Operator verursacht wird, welcher bei
Inkrementierung von 511 auf —512 wechselt. Der Uberlauf bewirkt eine falschli-
cherweise angenommene Ungiiltigkeit der Telemetriedaten, was wiederum Einfluf$
auf die Bestimmung der errechneten Position und damit auch auf die errechnete
Geschwindigkeit hat. Der Pfad zeigt, daff die Geschwindigkeitskomponente v, seit
Schritt 17 des Systems konstant v, = 19.8768... betrug, bevor sie nun in Schritt
514 auf v, = 0.0 gesetzt wird. Das Flugobjekt kommt damit erheblich vom Kurs
ab und wird sein Ziel nach dieser Anzahl von Schritten, was bei der angebenen
Schrittdauer von einer Sekunde einer Flugzeit von 8 Minuten und 35 Sekunden
entspricht, nicht mehr erreichen. Das Gegenbeispiel deckt somit eindeutig einen
Fehler im Modell auf, der einer Korrektur bedarf.

Ohne Einschrankung des Wertebereichs wire, wie in Abschnitt bereits
diskutiert, ein Wertebereich von mindestens [-32768;32767] zu verwenden ge-
wesen, was bei diesem Fehler eine Gegenbeispiellinge von 32770 Schritten und
damit eine Kursabweichung nach 9 Stunden ergeben hatte. Die dazugehorige Pfa-
danalyse einhergehend mit grofien Konjunktionsausdriicken fiir den Solver hitte
neben numerischen Problemen sehr viel Berechnungszeit erfordert, weshalb wir
zur Illustration des Fehlers den Wertebereich eingeschrankt haben.

7.21.4 Korrektur des Modells
Eigenschaft ¢2” Der Beweis aus dem vorigen Abschnitt soll nun mit einem
korrigierten Modell wiederholt werden. Die Korrektur wird dabei durch eine be-
dingte Inkrementierung des Zahlers errreicht, die ab einem Zihlerstand von 511
nicht mehr durchgefiihrt wird.
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Beweisergebnis Das vom w-Cecar Verfahren gelieferte Ergebnis bestdtigt nun
die Nicht-Erreichbarkeit der obigen Situation, d.h. der Geschwindigkeitshalbraum
Uy > ¢y, wird unter den geschilderten Randbedingungen nicht verlassen.

7.2.1.5 Kein Hohenverlust bei geringen vertikalen Winden

Eigenschaft ¢/ bis ¢{° Eine weitere Eigenschaft ist der Nachweis, ob bei

vertikalen Winden v,,4, innerhalb einer begrenzten Starke das Flugobjekt an Hohe
verlieren kann, obwohl kein Sinkflug angeordnet wurde (MoutType # mvt_approach).
Zur Formalisierung dieser Eigenschaft fordern wir, daf$ eine einmal tiberschrittene
Flughohe von ¢, := 1000m und einem erreichten Steigflug von tiber c,, = 157 die
Flughohe ¢, nicht mehr unterschritten werden darf, sofern das Umgebungsmodell
aktiviert ist (automode = false). Diese Vorbedingung wird dem C-Code als boolsche
Variable mit der Zuweisung obs := (obs V (v, > ¢y, A alt > cgt)) A (automode = false)
hinzugefiigt und zur Formalisierung der Eigenschaft verwendet. Die Eigenschaft
lautet damit unter Verwendung der Flughdhe des Systems alt := (p1, + p2,)/2 mit
p1, und p,, als die vertikalen Positionskomponenten der Telemetrie-Eingénge des
Pilot-Operators in Abbildung[5.4]auf Seite

AG(AsS(Coind,,y < Vwind. < Cwindyy N M0tType # Approach) = (obs = (alt > cait)))

Annahme Eigenschaft

Die Eigenschaft wird mit verschiedenen Windstarken —25.0 < vyng, < 25.0
(@aP3), =15.0 < Vyjng, < 15.0 (9475), =10.0 < Vyina, < 10.0 (@57°), =7.5 < Vying, < 7.5
(@a"%), =5.0 < Vying, < 5.0 (@4°) und —2.5 < Vg, < 2.5 ({*) untersucht. Bis
—5.0 < Uying, < 5.0 werden Gegenbeispiele geliefert, die wie in Abbildung
dargestellt illustrieren, wie der Wind das Flugobjekt nach unten beschleunigt und
dies nicht kompensiert wird. Bei schwachen Winden —2.5 < vy, < 2.5 ist in
aktzeptabler Zeit kein Gegenbeispiel zu berechnen und nur die Aussage moglich,
dafl ein Gegenbeispiel wenigstens 15 Schritte lang sein wird. Wir werden diesen
Fall ausfiihrlicher in Abschnitt[Z.3|betrachten.

Eine Abschwéchung der Eigenschaft dahingehend, dafi ein Steigkommando als
gegeben angenommen werden soll, fithrt ebenfalls zu einem &dhnlichen Sinkflug
selbst bei gesetzten Giiltigkeitsbits der Geschwindigkeits-, Positions- und Teleme-
triedaten. Eine Analyse des Gegenbeispiels zeigt, dafs aufgrund der sehr zurtickhal-
tenden Anpassung der Sollgeschwindigkeit and die Theoretische Geschwindigkeit
in dem Regulation-Operator in Abbildung auf Seite[109) durch eine nur 5%-ige
Angleichung etwaige Fallwinde der Starke > 2.5 nicht kompensiert werden kn-
nen.

7.2.1.6 Weitere Beweise

An weiteren Beweisen fiir das Autopilot System wurden die folgenden durchge-
fuhrt:

e Die Eigenschaft ¢ spezifiziert, daf eine einmal erreichte Hohe iiber 0.0 bei
gegebenem Steigungskommando und eingehenden Telemetriedaten im Ho-
henbereich [0.0; 100.0] bei dhnlich wie bei Beweis ¢/** unterdriickter Schwin-
gung nicht unterschritten werden darf. Das Ergebnis ist ein dhnlicher Pfad
wie bei @47, der bei Uberlauf des bereits erwihnten Zihlers in eine solche
Situation nach 514 Schritten fiihrt. Nach der bereits bekannten Korrektur des
Modells wird Beweisaufgabe 7 bei gleicher Eigenschaft erneut ausgefiihrt

13
und die Eigenschaft als giiltig bewiesen.
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Abbildung 7.5: Sinkflug des Objekts bei vertikalen Winden. Die Konstanten in der
Belegung der Variable MvtType sind der Abbildung auf Seite[I09)zu entnehmen

e Die Beweisaufgabe ¢¢/° entsprich ¢4°, mit dem Schwellwert ¢, = 10.0.

Diese ist fiir viele weiter Evaluierungen als Vergleich herangezogen worden.

e Die Beweisaufgabe @/ spezifiziert die Eigenschaft, daf bei einer Hohe un-

terhalb smin ein Steigflug erfolgen mufl. Das Ergebnis ist erneut ein durch
Schwingungseffekte belasteter Pfad.

7.2.2 Verifikation des Fensterheber Systems

Eigenschaft p!"*  Auf dem Fensterheber System bieten sich Beweisaufgaben zur

Erreichbarkeit bestimmter Sollwert-Positionen des Fensters an. Die Erreichbarkeit
einer Sollwert-Position im vorgesehenen Wertebereich zwischen vorgegebenen Po-
sitionen pos; und pos, wird formalisiert durch

EF(Ass(0.0 < dT < 1.0) A (pos; < posyindow < P052))
—_—

Annahme Eigenschaft

wobei wir annehmen, daf$ zwischen null und einer Sekunde zwischen zwei auf-
einanderfolgende Aufrufe der Schrittfunktion verstreichen. Hier driicken wir dies
durch eine Konjuktion der Annahme und der Eigenschaft aus, da wir nur an Pfa-
den interessiert sind, auf denen die Annahme durchgehend und die Eigenschaft in
einem bestimmten Zeitpunkt gilt.

Fiir pos; := 22.0 und pos; := 23.0 liefert das Verfahren einen Pfad der Léange 10,
in der nach einer kurzen Kalibrierungsphase eine Position posyndo = 22.44 erreicht
wird.

Eigenschaft ¢5f°  Als nichstes wird die Erreichbarkeit einer Sollwert-Position

auflerhalb des giiltigen Wertebereichs tiberpriift:

EF(Ass(0.0 < dT < 1.0) A (p0Swindow > POSmax))
S— [ S——
Annahme Eigenschaft
Die Verifikation bestétigt hier die Unerreichbarkeit einer Position oberhalb des
giiltigen Wertebereichs.

Eigenschaft ¢:"° Eine komplexere Eigenschaft fiir dieses System ist die kor-

rekte Reaktion auf ein Auslosen des Einklemmschutz-Sensors. Hier ist anzuneh-
men, dafl eine erkannte Einklemm-Situation dazu fiihrt, daf3 der Sollwert der
Fensterposition nicht in Richtung Schlieffen verdndert werden kann, damit kei-

ne Gefahr besteht, dafy z.B. ein Kind seinen Kopf aus dem Fenster streckt, wah-
rend das Fenster hochfdhrt. Um anfiangliche Kalibrierungsphasen des Systems zu
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Abbildung 7.6: Gegenbeispiel zu Beweis @5H* als Sequenz partieller Belegungen

ignorieren, beginnen wir die Beobachtung unserer Eigenschaft erst nachdem die
Sollwertposition des Fensters einmal eine nahezu ganz offene Fensterposition er-
reicht hat. Dies kann anhand eines durch die C-Anweisung posg1 = posg1 V (0.0 <
POSwindow < 1.0) beschriebenen Zustandsbits, sowie einer durch die C-Anweisung
obstacle := (obstacle V einklemmysg) A einklemm,,s, beschrieben Variablen, die eine
Beibehaltung des Einklemmsignals anzeigt, wie folgt formalisiert werden:

AG(Ass(0.0 <dT < 1.0) = (posp1 A obstacle = poSyindow < POSlimit))
—

Annahme Eigenschaft

Dabei legen wir willkiirlich eine Grenzposition posjiy;; = 20.0 fest, die nicht tiber-
schritten werden darf. Fiir den giiltigen Wertebereich der Sollwertposition des
Fensters gilt 0.0 < posyindow < 45.0, womit der Wert fiir posji,;: knapp unterhalb der
mittleren Position liegt.

Das Ergebnis ist ein 19-schrittiger Gegenbeispielpfad, welcher in Abbildung|7.6|
zeigt, wie die Sollwertposition des Fensters (fensterposition) beginnend mit dem
Wert 45.0 (geschlossen) langsam in eine Position zwischen 0.0 und 1.0 in Schritt 17
verschoben wird. Daraufhin wird der Sollwert im anschlieSfenden Schritt wieder
auf 45.0 gesetzt, obwohl die ganze Zeit der Sensor einklemm,;s; ein Hindernis an-
gezeigt hat. Die Kombination der dargestellten Belegungen fiihrt hier also zu einer
Situation, welche obige Eigenschaft verletzt.

An weiteren Beweisen auf diesem Modell wurde die Erreichbarkeit einiger Zu-
stande state_i bzw. Zustandskombinationen der Zustandsautomaten des Modells

durch folgende Formel spezifiziert (Beweise oEH ofHs ofHS oFHS):

EF(state(fsmy) = state_i A state(fsmy) = state_j)

Eigenschaft

7.2.3 Verifikation des Fuelrate Controller Systems

Das Fuelrate Controller System beinhaltet, wie bereits angemerkt, mehrere grofSe

Kennlinienfelder und demgegentiber einen recht kleinen diskreten Zustandsraum.

Insofern ist es fiir das w-Cecar Verfahren ein ungiinstiges Modell, soll hier aber

dennoch mitaufgefiihrt werden, um diesbzgl. Vergleiche durchfiihren zu kénnen.
Auf diesem Modell werden die folgenden Beweise durchgefiihrt:

e Uberpriifung der Erreichbarkeit eines Zustands namens Multifail FL4 (<),

Multifail FL3 (@FC)

e Uberpriifung der Erreichbarkeit des Zustands FuelDisabled.Overspeed unter

der Annahme, da8 die gemessene Geschwindigkeit unter 600.0 liegt ()
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e Erreichbarkeit einer fuelrate groBer als ein konstanter Wert (¢}<)

e Erreichbarkeit von est_air_flow > 5.0 A FuelDisabled.Overspeed (f°)

e Erreichbarkeit von tsim > 0.15 A est_air_flow > 5.0

Fiir alle Beweise wird aufgrund des durch Verwendung von grofien Kennlinien-
feldern verursachten grofien DatenflufSigraphen zur Berechnung der minimalen
GJ-Représentationen nach Abschnitt auf Seite die Lazy Evaluation ver-
wendet, d.h. einige Iterationen dienen lediglich der Verfeinerung der Abbildung
und nicht des w-Automaten.

7.3 Diskussion der Statistiken

Wihrend wir bislang nur die Ergebnisse der Beweisaufgaben diskutiert haben,
betrachten wir in diesem Abschnitt den Verlauf der Verifikationsprozesse unter
statistischen Gesichtspunkten. Wir verwenden hierfiir graphische Visualisierungen
der einzelnen Verifikationslaufe durch Darstellungen der wichtigsten Kenngrofien
in den einzelnen Iterationen der Prozesse. Die Kenngrofien sind dabei grofitenteils
die gleichen, die durch Tabelle[7.T|auf Seite[158]jeweils in ihrem Ergebnis aufgefiihrt
sind.

Der Folgende Abschnitt fiihrt die Diagramme und ihre Interpretation ein. Her-
nach werden die Erweiterungen der verallgemeinerter Konflikte, der Unterschied
in der Evaluierungsstrategie der minimalen GJ-Reprasentationen, sowie der er-
weiterten Minimierung mit Erkennung weiterer Konflikte hinsichtlich der experi-
mentellen Befunde betrachtet. Im Anschluss daran werden verschiedende typische
Prozessverldufe diskutiert.

7.3.1 Bemerkungen zu Experimentaldaten

Im Folgenden werden nach der Vorstellung der Diagramme und deren Interpre-
tation die Streuung der Statistiken anhand eines Beispiels betrachtet, um einen
Eindruck tiber fiir die Vergleichbarkeit dieser Daten zu vermitteln.

7.3.1.1 Interpretation der Diagramme

Der iterative Verlauf der Abstraktionsverfeinerung ldfst sich hinsichtlich der diesen
begleitenden Kenngrofien wie Lange der vom Model-Checker ermittelten Pfade
oder Grofie des w-Automaten durch ein geeignetes Diagramm darstellen, wie in
Abbildung dargestellt. Da solche Verlaufsdiagramme aufgrund ihrer umfas-
senden Prasentation nahezu aller Kenngrofien sehr informativ sind, werden sie fiir
alle Beweise aufgefiihrt und sollen daher an dieser Stelle hinsichtlich der Herkunft
und Bedeutung der einzelnen Kurven néher erkldutert werden.

Auf der Abszisse findet sich die Iterationszahl, wéhrend die Ordinate je nach
Mafieinheit der jeweiligen Kurve als Mehrzweckskala dient. Die Legende im lin-
ken oberen Teil der Diagramme beschreibt die Zuordnung der Kurven zu den
jeweiligen Grofen:

o Die Pfadlinge bezeichnet |7t|, die Lénge des vom Model-Checker errechneten
Pfads ft im abstrakten Modell. Da das CTL-Model-Checking-Verfahren im-
mer einen der kiirzesten Pfade ermittelt, ergibt sich ein monoton steigender
Kurvenverlauf fiir diese Kenngrofie. Ist also das Iterationsverfahren bei einer
Pfadliange von || = k angelangt, so kann es keinen Pfad 7t der Lange |7t| < k
geben, der vom Model-Checker in nachfolgenden Iterationen noch gefunden
werden konnte.
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Abbildung 7.7: Verlauf eines Prozesses der iterativen Abstraktionsverfeinerung

(Beweisaufgabe ¢4[®)

o Die Konfliktanzahl zeigt die agglomerierte Anzahl aller bislang aufgefunde-
ner Konflikte an. Demnach bedingt dies einen streng monoton steigenden
Kurvenverlauf, da in jeder Iteration mindestens ein Konflikt gefunden wer-
den mufs, um ein Voranschreiten der Verfeinerung zu garantieren. In einem
Schritt konnen durchaus mehrere Konflikte ermittelt werden, so daf$ dieser
Wert tiberproportional zur Iterationszahl ansteigen kann. Einen Sonderfall
stellt in dieser Hinsicht die Verwendung einer Lazy Evaluation Strategie bei
der Auswertung der Trace-Variablenbelegungen dar, wie in Abschnitt[6.3.3.2]
dargelegt. Hier kann der Wert durchaus fiir mehrere konsekutive Iterationen
stagnieren.

e Die Anzahl der beobachteten GJ-Paare (Regelungsgesetze) ist eine weitere,
agglomerierende und als solche monoton steigende Kenngrofie, welche die
Gesamtzahl der in allen bisherigen Iterationen bereits vorgekommenen, un-
terschiedlichen GJ-Paaren beziffert. Ein Vorkommen eines GJ-Paares ist dabei
definiert durch das Vorkommen einer dazugehorigen Transition in der Zu-
standssequenz des Pfades 7, welche sich gemif der in Abschnitt auf
Seite [40] geschilderten Pfadprojektion auf das GJ-Paar projizieren lafit.

o Die Anzahl der Zustandsbits des w-Automaten Ac gibt die Grofie desselben als
Logarithmus der Anzahl der Zustdnde zur Basis 2 an, welches gerade der
Anzahl der Zustandsbits entspricht, die zur Kodierung des w-Automaten
benotigt werden. Diese Kenngrofie entwickelt sich im Allgemeinen nicht
monoton, da durch Minimierungseffekte, wie in Abschnittbeschrieben,
der Automat durch Hinzunahme weiterer Konflikte auch kleiner werden
kann.

e Die Zeit, die fiir die Kreuzproduktbildung und fiir das Model-Checking beno-
tigt wird, ist in Sekunden angegeben und entspricht genau der fiir die in
dem Abschnitt erldauterten Generierung des symbolischen Modells fiir
den Model-Checker, sowie der fiir das Model-Checking Verfahren benétig-
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ten Zeit. Diese Wert wird erheblich von der Anzahl der Zustandsbits des w-
Automaten beeinflufit, jedoch in keinem fest quantifizierbaren Verhaltnis. Die
benoétigte Zeit ist aufgrund der eingesetzten Heuristiken im Model-Checker
starken Schwankungen unterworfen, die durchaus einen Faktor von 1000 in
aufeinanderfolgenden Iterationen ausmachen konnen.

e Die Pfadanalysezeit ist schliefslich die fiir die Konfliktisolation benétigte, eben-
falls in Sekunden angegebene Zeit der Anwendung der Algorithmen 9] und
[10} Insbesondere schlief3t diese Zeit alle im Rahmen einer Pfadanalyse anfal-
lenden Aufrufe des Solvers mit ein und kann fiir lange Pfade somit durchaus
einen erheblichen Anteil ausmachen. Mitunter sind bei diesem Wert , Aus-
reiSer” zu beobachten, welche sich auf numerische Instabilititen im Solver
zuriickfiihren lassen. Dieser folgt offenbar in solchen Fllen einem aufwen-
digen Algorithmus, um dennoch ein Resultat zu erbringen.

Uber die Beschreibung der Kurven hinaus bleibt noch anzumerken, das die Ver-
laufsdiagramme nur die Iterationen mit ungtiltigen Pfaden umfassen, d.h. die letz-
te, mit einem giiltigen Ergebnis endende Iteration ist nicht im Diagramm enthalten.

7.3.1.2 Varianz

Wiéhrend der Implementierung des Verfahrens ist auffillig geworden, dafl bereits
kleinste Anderungen in der Représentation der abstrakten Modellbeschreibung
oder der Auswahlstrategie von Konflikten in einem nicht-konkretisierbaren Pfad
zu deutlichen Variationen der quantitativen Kennzahlen der iterativen Abstrakti-
onsverfeinerung fiithren. Als Extremfall sei hier die Umbenennung einer Modell-
variable genannt, welche bereits zu einer gednderten Anzahl von Iterationen zur
Durchfiihrung ein- und desselben Beweises fiithren kann.

Dies liegt daran, daff die Konfliktmenge C*,, die in dem w-Automaten ausge-
schlossen werden muff um einen giiltigen Pfad zu erreichen, bzw. die Unerreich-
barkeit nachzuweisen, aus den folgenden Griinden nicht eindeutig ist:

1. Bei Existenz gleich langer unterschiedlicher Pfade, von denen nur einige
gliltig sind und andere nicht, entzieht es sich der Kontrolle des Verfahrens, die
Pfadwahl des Model-Checkers zu beeinflussen, soweit die Pfade noch in dem
Konflikt-Automaten erlaubt sind. Eine gliickliche Wahl eines gtiltigen Pfads
entbindet das Verfahren entsprechend von der Beriicksichtigung weiterer
Konflikte in den noch nicht gewéhlten Pfaden.

2. Wie bereits in Abbildung auf Seite 44| dargestellt gibt es verschiedene
Alternativen bei der Konfliktselektion, um ungiiltige Pfade auszuschliefien.
Die genannten Selektionskritereien sind keineswegs eindeutig, wie z.B. in
dem Fall von zwei kiirzesten Konflikten gleicher Lange.

Selbst die minimale Konfliktmenge ist nicht eindeutig, da aufgrund von Punkt
zwei unterschiedliche, gleich grofie Konfliktmengen mit Konflikten jeweils gleicher
Lange gleichermafien alle ungiiltigen Pfade ausschliefien konnen. Dies erklart die
hohen Abweichungen sowohl in der Iterationszahl, als auch insbesondere in der
finalen KonfliktautomatengrofSe in den Statistiken.

Als Beispiel sei an dieser Stelle ein Fall angefiihrt, in dem lediglich die Numme-
rierung exprnop der Ausdriicke in den Zuordnungstabellen aus Abschnitt
gedndert wurd Das Modell war damit semantisch dquivalent, weil die Numme-

3Die neue Nummerierung wurde im Rahmen der in Abschnittbeschriebenen Einfiihrung der
Lazy Evaluation zwingend erforderlich, da fiir die Funktion exprnop trotz inkrementeller Erweiterung der
Zustandstabellen bereits vergebene Indizes beibehalten werden mufSten. Dieses Vergabeschema wurde
fiir das Eager Evaluation Vorgehen hernach ebenfalls benutzt, im Gegensatz zu der vorher verwendeten
Nummerierung nach lexikographischer Ordung der Ausdriicke.
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Abbildung 7.8: Varianz im Verlauf der iterativen Verfeinerung bei Anderung der
Nummerierung exprnoy der Elemente der Zuordnungstabellen

rierung der Ausdriicke keine semantischen Auswirkungen hat und lediglich der
Kodierung der vom w-Automaten zu beobachtenden Zeichen des Alphabets dient.
Die Konsequenzen fiir die Verldufe der iterativen Verfeinerungsverfahrens sind in
Abbildung 7.8 gegentibergestellt, wobei auf dem Flight-System der gleiche Beweis
@4F* ausgefithrt wurde.

Der Verlauf zeigt, daf mehr als doppelt soviele Iterationen notig wahren, um
den 13-schrittigen Pfad zu ermitteln. Es waren entsprechend mehr Konflikte auszu-
schliefen, welche zu einem entsprechend grofieren w-Automaten fithrten und die
analysierten Pfade haben zusammen eine groflere Anzahl von unterschiedlichen
GJ-Paaren beinhaltet. Vor dem Hintergrund dieser moglichen Varianz der quanti-
tativen Kennzahlen werden wir von der Untersuchung von Parametrierungen mit
marginaler Auswirkung absehen. Fiir belastbare Aussagen wére eine entsprechend
grofle Anzahl von Experimenten auf einer Vielzahl von geeigneten Fallbeispielen
notig, welche dem Autor jedoch nicht zur Veftigung stehen.

Die statistischen Kenngrofien sind daher vorbehaltlich moglichen, durch mini-
male Anderungen motivierten Abweichungen groleren Ausmasses zu betrachten.

7.3.2 Teilmengensequenzenerweiterung

In diesem Abschnitt soll untersucht werden, inwieweit die Einfithrung von Teil-
mengensequenzen von Konflikten nach der in Abschnitt[4.7.2.2]beschriebenen Sy-
stematik das w-Cecar Verfahren beschleunigt. Dazu wird die Verwendung von
Teilmengensequenzen deaktiviert und der Beweis erneut durchgefiihrt. In Gegen-
tiberstellung mit der aktivierten Teilmengensequenzoption des Verfahrens ist das
Ergebnis einer Deaktivierung in Abbildungl7.9|dargestellt.

Der Verlauf der Kurven ist eindeutig: Wahrend bei Verwendung von Teilmen-
gensequenzen nur 23 Iterationen benotigt werden, um den giiltigen Fehlerpfad der
Lédnge 13 zu finden, sind ohne diese Erweiterung tiber 2700 Iterationen notwendig.
Es konnen leider keine endgiiltigen Zahlen angegeben werden, da das Verfahren
bei den eingesetzten Rechnern in einigen Wochen nur bis zu diesem Punkt vor-
anschreitet, an dem Pfade der Lange 8 untersucht werden. Bei Extrapolation des
Verlaufs istjedoch zu vermuten, daff wenigstens die doppelte Anzahl an Iterationen
notig sein wird, um den gesuchten Pfad zu erreichen.

Dies zeigt die enorme Beschleunigung des Verfahrens durch die Verwendung
von Teilmengensequenzen. Ohne diese wire das Verfahren auf dem vorliegenden
System praktisch nicht anwendbar.

169



45 T 45
Tegend # Tlegend

path length ﬁ Jﬁh Tength
40 conflicts ------- 1 40 conflicts -
encountered regulation laws - : encountered regulation laws -

35 H state bits of Ac i 1 35 state bits of Ax
cross-product + MC time [s] -+~ i
path analysis time [s] ----x-- s i
30 o 1 30

25 | et , 4 25
20 { 20
15 F {15

10 4 10}

sl 77—

X L L 0 s s s s s
0 5 10 15 20 25 0 500 1000 1500 2000 2500 300

(a) Aktivierte Teilmengensequenzverwendung (b) Deaktivierte Teilmengensequenzverwendung,
unvollstandig

Abbildung 7.9: Gegeniiberstellung von aktivierter und deaktivierter Verwendung
von Teilmengensequenzen

| Automat | SMI Zeilen | Zustandsbits | ftmc | ftmc || tmc + tmc |
minimal 42.477.852 14 25h | 20s 25h
determinisiert | 25.222.647 465 90s | 180s 270's

Tabelle 7.2: Vergleich von Zeiten fiir Modellgenerierung fy;c und Model-Checking
tymc bei unterschiedlich verwendeter Kodierung des w-Automaten bei einem Um-
fang von ca. 8500 Konflikten. Die Zustandsbits sind aus dem reguldren Automaten
fiir initiale Konflikte und dem w-Automaten fiir invariante Konflikte bereits zu-
sammenaddiert

Anmerkung In diesem Diagramm wurde die fiir die Modellgenerierung und
dem Model-Checker benétigte Zeit nicht angegeben. Anzunehmen gewesen wire,
dafd insbesondere die Model-Checker Zeit tjc deutlich langsamer ansteigt, da bei
Nicht-Verwendung von Teilmengensequenzen fiir den w-Automat keine Determi-
nisierung nach Abschnitt benotigt wird und demnach der w-Automat bei

gleicher Anzahl und Ldnge von Konflikten beztiglich der Anzahl seiner Zustidnde

. Qg 1+1Qwl
Qc um einen Faktor |2 s

w0, Kleiner ist, als der determinisierte Automat. Es war je-
doch zubeobachten, daf8 das zur Modellgenerierung verwendete, in Abschnitt[6.4.1]
vorgestellte Werkzeug smi2blifmv, welches zur Generierung der funktionalen Dar-
stellung aller einzelnen Bits eingesetzt wird, erheblich mehr Rechenzeit t; fiir
diese Aufgabe bei Verwendung des kleineren Automaten benétigt.

Ursidchlich hierfiir ist vermutlich, dafi der Zustandsraum hier, wie in Ab-
schnitt beschrieben, logarithmisch kodiert wird und die Funktion zur Be-
rechnung der Schrittfunktion fiir ein einzelnes Bit deutlich komplexer ist. Dem-
gegeniiber ist bei dem nach Abschnitt determinisierten Automaten mit der
in Abschnitt beschrieben Kodierung der Zustandsiibergangsfunktion ein-
zelner Zustandsbits deutlich einfacher, da nur die Bits der Vorgédngerzustinde in
einfachen Abhingigkeiten in der Funktion benttigt werden. Die Aufstellung der
Zustandstibergangsfunktion der jeweiligen Bits erfolgt gerade in der Modellgen-
nerierung, so daf$ ein erhohter Aufwand in diesem Schritt bei logarithmischer
Kodierung nachvollzogen werden kann.

In Tabelle [7.2]ist der Effekt an einem sehr grofsen w-Automaterﬁ beispielhaft
wiedergegeben. Auch der Umfang des SMI-Codes, der fiir die Kodierung des Au-
tomaten benotigt wird, istim Falle logarithmischer Kodierung deutlich grofser, weil

4Dieser Vergleich wurde aufgrund des deutlicheren Unterschieds einem Verifikationsprozef aus
Abschnitt[7.4entnommen.
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Abbildung 7.10: Gegentiberstellung Eager Evaluation und Lazy Evaluation Ansatz

erheblich mehr Transitionen explizit beschrieben werden miissen, wie bereits die
Umfangsabschitzungen des generierten SMI-Codes in Abschnitt verdeut-
lichen. Aufgrund dieses Effekts wird in allen Experimenten immer der determi-
nisierte, nicht-logarithmisch kodierte Automat verwendet und dementsprechend
die Zeit fiir Modellgenerierung und Model-Checking nicht mit aufgefiihrt, wenn
der logarithmisch kodierte Automat explizit hitte verwendet werden miissen, wie
dies in dem Beispiel in Abbildung[7.9|der Fall ist.

7.3.3 Eager vs. Lazy Evaluation

Die in Abschnitt[6.3.3.2]geschilderte Verwendung eines Lazy Evaluation Ansatzes,
d.h. der Auswertung neuer Belegungen der Tracevariablen fithrt zu zusétzlichen
Verfeinerungsschritten, in denen nicht der w-Automat, sondern nur das von diesem
verwendete Alphabet verfeinert wird. Hier soll exemplarisch untersucht werden,
wie ein Verfeinerungsprozess sich bei Einsatz dieser Strategie gegentiber der Eager
Evaluation Strategie dndert.

Eine direkte Gegentiberstellung von entsprechenden Verifikationsldufen ist in
Abbildung zu finden. Gliicklicherweise ist die Varianz bei diesem Experiment
gering und die Iterationszahlen sind insofern identisch, als dafd genau 7 Iterationen
bei der Lazy Evaluation Strategie nur der Verfeinerung des Alphabets im Rahmen
neu aufgetretener Belegungen der Trace-Variablen dienen. In dem Diagramm sind
diese 7 Schritte an den Stellen erkennbar, an denen keine neuen Konflikte ermittelt
worden sindE], also den Iterationsschritten 1, 5, 13, 15, 18, 20 und 27. Dariiberhinaus
hat es offenbar keine nachteiligen Konsequenzen gehabt, so dafi diese Strategie
zwar mehr Iterationen benétigt, aber dennoch in akzeptabler Iterationszahl zum
Ziel fiihrt. Somit sollte auch im Falle grofler DatenflufSgraphen, bei denen eine
Eager Evaluation Strategie nicht angewendet werden kann, eine Anwendbarkeit
der Implementierung des w-Cecar Verfahrens gewéhrleistet sein.

7.3.4 Erweiterte Minimierung

An dieser Stelle soll der Effekt der um den Lernprozefs erweiterten Minimierung
nach Abschnitt auf Seite [0l diskutiert werden. Die in Tabelle[Z.I]auf Seite

SStreng genommen miifite in genau diesen Schritten sich auch die Anzahl der aufgetretenen GJ-
Paare erhthen, jedoch wird die Statistik in solchen Schritten in der Implementierung nicht vollstandig
aktualisiert, so daff die neu hinzugekommenen GJ-Paare erst mit nachfolgenden Inkrementierungen
der Konfliktzahlen einhergehend im Diagramm erhoht werden.
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aufgefiihrten Verifikationsprozesse wurden alle mit dieser Erweiterung mit Stra-
tegie 1, dem Verzicht auf verlidngerte Sequenzgenerierung, durchgefiihrt, d.h. die
Erweiterung wurde nur zum Lernen von Konflikten verwendet, die eine Verkleine-
rung des w-Automaten bewirken bzw. als Seiteneffekte von Verkleinerungsversu-
chen entdeckt werden. Ein Blick auf Tabelle[7.1]zeigt, daf der Anteil der Anzahl der
in der Minimierung entdeckten Konflikte C,,;, gegentiiber der durch Pfadanalyse
ermittelten Konflikte mit der Grofie des w-Automaten anzusteigen scheint. Dieser
Effekt ist bei dem Autopilot System dabei weniger ausgeprégt als bei dem Fenster-
heber System. Bei mit kleinerem w-Automaten beendeten Verifikationsprozessen
sind haufig keine Konflikte in der Minimierung gefunden worden, wéhrend in
Beweis ¢}"° die Anzahl |Cyiu| mit 3499 den wesentlichen Teil der insgesamt 3816
Konfikte ausmacht.

Wir betrachten den Verifikationslauf des Beweises ¢! in Abbildung|7.11{nun
genauer. Den Kurvenverldufen ist zu entnehmen, dafS die Anzahl der Konflikte in
regelmafligen Abstinden zunehmend grofiere Spriinge macht. An diesen Stellen
sind Konflikte in der Pfadanalyse aufgetreten, welche durch die Minimierung zu
vielen weiteren Konflikten fiithren, welche sich durch den w-Automaten erlernen
lassen, ohne daf$ dieser sich nennenswert vergrofiert. Werden in der Pfadanalyse
Konflikte ermittelt, die zu einer Erweiterung des w-Automaten um mehrere Zu-
standsbits fiihren, so fithren diese zu der Entdeckung von umso mehr Konflikten
in der anschlieBenden Minimierung. Dies ist besonders deutlich an der letzten Stu-
fe im Verlauf der Zustandsbits des w-Automaten und den nachfolgenden Sprung
der Konfliktanzahl erkennbar. Der Automat wird vor der Hinzunahme der zu-
sétzlichen Konflikte vergroflert. Leider fiihrt dieser Verifikationsprozess nur sehr
langsam zu grofieren Pfadlangen und wurde daher vorzeitig abgebrochen.

Das Beispiel zeigt, daf8 tatsdchlich eine Vielzahl von zusitzlichen Konflikten
durch den Automaten erlernt werden kann, ohne daf sich dieser vergrofert. Da-
her ist bei allen durchgefiihrten Beweisaufgaben diese Erweiterung verwendet
worden.

7.3.5 Diskussion der Statistiken

In Abbildung[7.12]sind weitere Prozefverlaufe einiger Beweise aus Tabelle [7.T|auf
Seite 158 dargestellt. Weitere Diagramme zu den tibrigen, noch nicht dargestellten
Verl4ufen finden sich im Anhang ab Seite[193]

Im Folgenden werden die KenngrofSen hinsichtlich der Statistiken betrachtet.
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Diese sind natiirlich nicht in Isolation zu betrachten und dienen nur als systemati-
sche Einstiege in die verschiedenen diskutierten Aspekte der statistischen Daten.

Anzahl der Regelungsgesetze Die Anzahl der Regelungsgesetze (GJ-Paare) |Z|
bewegt sich in einem, verglichen mit den Grofien der diskreten Zustandsraume,
sehr kleinen Bereich. Selbst bei den Beweisaufgaben, bei denen sehr viele Itera-
tionen durchgefiihrt wurden und die Pfadldnge mehrere Schritte umfasst, ist die
Anzahl der unterschiedlichen GJ-Paare niedrig. Als Beispiel sei hier Beweisaufga-
be @4 angefiihrt, wo in 277 Iterationen nur 135 verschiedene GJ-Paare entdeckt
wurden. Da hier die durchschnittliche Pfadlénge der Iterationen in der Grofienord-
nung von 10 Schritten liegt, hatten damit ~ 10 - 277 = 2770 verschiedene GJ-Paare
besucht werden kénnen, es sind jedoch nur etwa 5% der maximal moglichen in den
ermittelten Pfaden aufgetreten. Dies unterstreicht, daf es nicht viele verschiedene
GJ-Paare gibt, die fiir den Beweis der Eigenschaft Relevanz haben.

Etwas anders verhilt es sich mit dem Fuelrate Controller System. Hier wurde
bereits angemerkt, daf$ selbiges sich aufgrund des kleinen diskreten Zustandsrau-
mes, sowie der durch mehrere grofse Kennlinienfelder verursachten groflen Anzahl
unterschiedlicher GJ-Paare, nicht besonders gut fiir das w-Cecar Verfahren eignet.
Entsprechend beobachten wir hier auch ein, verglichen mit der Anzahl diskreter
Zustiande, grofses Alphabet X und aufgrund der vielfaltigen Kombinationsmoglich-
keiten der Kennlinienfeldzugriffe eine grofse Anzahl an Konflikten, die ein rasches
Fortschreiten der Pfadlinge unterbinden (z.B. ¢f<°).

Die Anzahlen der verschiedenen Teilmengen |Z;| und |X,| des reguldren und
des w-Automaten sind z.T. grofier als die von |X], was sich aus den Kombinati-
onsmoglichkeiten der Systematiken erkldrt. So kann bereits aus einem einzigen
GJ-Paar, welches durch n Super-Trace-Variablen mit einem Wertebereich von ange-
nommenen k moglichen Belegungen pro Variableﬂ eine Anzahl von k" Teilmengen
(-belegungen) generiert werden, indem fiir Jump Set Funktionskomponenten die
Funktion (g, bzw. bei Guard Set Komponenten die Menge X verwendet wird. In
vielen Fillen gilt |[Z,| > |Z], jedoch liegt dies ursdchlich an den verallgemeinerten
Konflikten, die ebenfalls Pfade zu GJ-Paaren ausschlieffen (konnten), die in der
Statistik nicht auftreten.

Dimensionen Die Anzahl n der Dimensionen (zustandsbehafteten Variablen
kontinuierlichen Typs) variiert in den aufgefiihrten Verifikationsldufen je nach
Modell und des individuellen Cone-of-Influence der Beweisaufgabe. Es finden
sich viele Beispiele, in denen trotz groflerem n lingere Pfade mit weniger Iteratio-
nen ermittelt wurden, als in anderen Fillen mit deutlich kleinerem n. Hier wire
insbesondere Beweisaufgabe ¢4> im Vergleich zu ¢¢'’> oder, wenn wir Modell-
iibergreifende Vergleiche erwigen, die Beweisaufgabe ¢fH°. Eine Korrelation der
Dimensionsanzahl n mit der Komplexitit der Verifikation ist damit in den betrach-
teten Beispielen nicht ersichtlich.

Dartiber hinaus ist festzustellen, dafs n mit bis zu 23 Dimensionen hier z.T. deut-
lich grofer ist, als in den aufgefiihrten akademischen Beispielen aus Tabelle[d.T|auf

Seite 371

Anzahl der Konflikte Die Anzahl der Konflikte variiert erheblich zwischen den
Beweisaufgaben. So sind Pfade der Lange 515 mit nur 42 Konflikten zu ermit-
teln (¢4"°), wihrend bei anderen Beweisaufgaben selbst nach 1000 Konflikten nur
ausgeschlossen werden kann, daf es einen Pfad gibt, der kiirzer als 15 Schritte

®Die Wertebereiche der Super-Trace-Variablen differieren, was fiir diese Beispielrechnung jedoch
irrelevant ist.
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Abbildung 7.12: Verldufe von Verifikationsprozessen verschiedener Beweise auf
dem Autopilotsystem
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Abbildung 7.13: Verldufe von Verifikationsprozessen verschiedener Beweise auf
dem Fensterheber System und dem Fuelrate Controller System
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ist, obwohl der Cone-of-Influenz bzgl. kontinuierlicher Variablen deutlich kleiner
ist. Hier ist also eine grofie Abhingigkeit von der Beweisaufgabe zu beobachten.
Schauen wir uns die Beweisspezifikationen an, so ist insbesondere bei ¢?’* die
Abhingigkeit von der Beweisparametrierung deutlich. Die Beweise £ bis ¢/
unterscheiden sich nur in dem Parameter der angenommenen Windstdrke und die
Anzahl der Konflikte variiert zwischen 57 und > 1000. Die Begriindung ist hier also
im kontinuierlichen Zustandsraum zu suchen und da auch die Pfadlangen von 9
auf > 15 ansteigen, ist hier priméar das Erreichen einer bestimmten Teilmenge von
X der primédre Hintergrund der Komplexitiat. Wie an diesem Beispiel ersichtlich, ist
die w-CeGAR Implementierung in seiner jetzigen Form fiir solche Situationen noch
nicht geeignet. Wie bereits in Abschnitt.7.2.2Jauf Seite[/9)andiskutiert, konnen hier
durch analytisch motivierte Teilmengenbildungen vermutlich bessere Ergebnisse
erreicht werden.

Die Auswirkung der erweiterten Minimierung mit Konflikterkennung haben
wir bereits in Abschnitt auf Seite [[7]betrachtet.

Anzahl der Iterationen Fiir die Anzahl der benétigten Iterationen gilt dhnliches,
wie fiir die Konflikte hinsichtlich der Unterschiede zwischen den verschiedenen
Beweisaufgaben. Wie bereits bemerkt kann die Anzahl der Konflikte bei Einsatz
der Lazy Evaluation Strategie zur Berechnung der minimalen GJ-Représentationen
kleiner als die Anzahl der Iterationen sein. Besonders deutlich wird dies in Beweis-
aufgabe I, wo dieses Vorgehen unumginglich ist, wie in Abschnitt auf
Seite begriindet. In 161 Iterationen wurden nur 92 Konflikte gefunden, d.h.
dafd bis zu 69 Iterationen nur zur Verfeinerung des Alphabets des w-Automaten
verwendet wurden und die Anzahl der Iterationen vor diesem Hintergrund zu
relativieren ist.

Linge der Pfade Die Pfadlidngen hidngen von der Eigenschaft und dem Modell ab
und die grundsétzliche Unabhéngigkeit der Pfadldnge von der Verfahrenskomple-
xitdt haben die Beweise grofier Pfadlangen gezeigt. An dieser Stelle ist der Verlauf
der Pfadldngen wihrend des iterativen Verifikationsprozesses von grofierem Inter-
esse.

Der Fortschritt der Pfadlinge wahrend des Verifikationsprozesses ist in den
meisten Féllen z.T. deutlich unterhalb der Iterationszahl angesiedelt, insbeson-
dere, wenn vor jeder Verlingerung viele Konflikte erlernt werden mdiissen, die
nicht durch die erweiterte Minimierung erkannt werden kénnen. So finden sich
insbesondere in den Beispielen ¢\, "% und ¢! nur sehr zogerliche Pfadlan-
genvergroerungen. Demgegeniiber verlduft in Beispiel ¢]“® der Fortschritt der
Pfadliange weitgehend proportional zur Iterationszahl, d.h. in fast jedem Schrittt
fuhrt die Ermittlung eines Konflikts zu einem um einen Schritt langeren Pfad in
der néchsten Iteration. Dieses Verhalten ist typisch fiir einfache Integratorfunk-
tionalititen, bei denen Konstanten zu einer zustandsbehafteten Variablen addiert
werden.

Besonders interessant ist hier der Fall (p‘l“zp 5 da der Verlauf der Pfadlidnge, wie in
Abbildung|[7.12(b) dargestellt, nach einer kurzen Anfangsphase sprunghaft auf 515
wechselt. Bei diesem, durch den tiberlaufenden Zihler verursachten Beispiel ,er-
kennt” das Verfahren (der Model-Checker), daf$ erst nach einem Wertewechsel auf
dem TelemetryValid-Signal ein Gegenbeispiel moglich wird und tiberspringt dabei
alle notigen Schritte innerhalb einer Iteration. Dennoch sind nach dem Pfadlangen-
wechsel weitere Iterationen notig, bis auch hier ein giiltiger Pfad gefunden wird.
Dieses Beispiel zeigt, daf3 das Verfahren insbesondere in solchen Féllen gut geignet
ist, in denen die Pfadlidnge eines giiltigen Gegenbeispiels primar durch den dis-
kreten Verhaltensanteil bestimmt wird, und nur sekundir durch Zustandswechsel
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im kontinuierlichen Raum. Das andere Extrem wére hier das bereits diskutier-
te Beispiel 75, wo die Abhingigkeit der Pfadlinge von Randbedingungen des
kontinuierlichen Zustandsraums offensichtlich ist.

An dieser Stelle ist weiterhin festzustellen, dafs das Verfahren in mehreren Fillen
mit dem Ergebnis der Unerreichbarkeit der spezifizierten Eigenschaft terminiert,
wodurch keine abschlieflende Pfadldnge angegeben werden kann. Dieser Fall un-
terstreicht insbesondere die Eignung des Verfahrens fiir Zertifizierungszwecke, da

ein solches Ergebnis nach Lemma [T]auf Seite 24] verlaflich ist.

Grofle des w-Automaten Die Anzahl der Zustinde des w-Automaten ist nicht
direkt mit der Iterations- oder Konfliktanzahl korrelliert, wie wir insbesondere in
Abbildung auf Seite [I72] gesehen haben. Der Grund hierfiir ist die kompakte
Kodierung der Konflikte, die in Préfixen oder Suffixen tibereinstimmen und sich
so Zustiande und Transitionen teilen konnen. Dieser Umstand deutet darauf hin,
daf3 diese Konflikte aus analytischer Sicht ebenfalls dhnlich sind und bei geeigneter
Gruppenbildung (Teilmengenbildung) zu allgemeineren Konflikten zusammen-
gefafit werden konnten. Bezogen auf die Partitionierung des kontinuierlichen Zu-
standsraums durch die Zustdnde des w-Automaten durch die in Abschnittd.4.TJauf
Seite 64 eingefiihrte Funktion y lafst dies darauf schlieffen, dafl durch syntaktisch
unterschiedliche GJ-Sequenzen zumindest Inklusionsbeziehungen zwischen den
Zustdnden existieren, die sich durch gemeinsame Suffixe dufiern. Sofern diese Kon-
flikte nicht durch erweiterte Minimierung gefunden werden, kann der w-Automat
diese zwar ohne nennenswerte Zustandsraumvergrofierungen erlernen, jedoch
sind dennoch viele Iterationen hierzu notwendig. Analytisch motivierte Teilmen-
genbildung wiirde diese Zusammenhange moglicherweise a priori erkennen und
die Iterationszahlen erheblich reduzieren konnen.

Die grofsten w-Automaten der aufgefiihrten Beispiele bewegen sich im Rahmen
bis ca. 400 Zustandsbits, wobei ein Model-Check-Lauf dann bereits tiber einen Tag
dauern kann (in Abbildung[7.12(e) in dem dargestellten Ausschnitt nicht erkenn-
bar), wobei dieser Wert um einen mehrstelligen Faktor in aufeinanderfolgenden
Iterationen varieren kann, wie bereits alle umfangreicheren Verifikationsldaufe ver-
deutlichen. Da diese Dauer mehrfach iteriert wird, ist damit fiir die Grof3e des dis-
kreten Zustandsraums des Autopilotensystems mit 31 Zustandsbits die praktisch-
relevante Komplexitatsgrenze erreicht. Hierbei muf3 natiirlich angemerkt werden,
daf die Leistungsfahigkeit der Rechner mafigeblich diese Grenze beeinflufsen und
der verwendete Rechnexﬂ diesbzgl. nicht dem aktuellen technischen Stand ent-
spricht.

Weiterhin ist die Groéfie des w-Automaten erheblich von der Lange der Kon-
flikte abhéngig. Wann immer Spriinge in der Anzahl der Zustandsbits in den
graphischen Verldufen zu erkennen sind, werden diese i.d.R. durch einen einzi-
gen, zusdtzlich erlernten Konflikt verursacht. Fiir diesen miissen aufgrund seiner
Lange, genauer aufgrund seines neuen Prifixes oder Suffixes, der nicht mit bereits
erlernten Konflikten geteilt werden kann, entsprechend mehrere neue Zustiande
hinzugefiigt werden. Auf der anderen Seite benétigen Konflikte der Lange 1 kei-
ne zusédtzlichen Zustandsbits, da hier nur Transitionen hinzugeftigt werden, die
zu einem nicht-akzeptierenden Zustand fiihren. Dieser trégt jedoch im Kreuzpro-
duktnach Abschnitt £.3.4auf Seite[63]nicht zur Vergroferung des Zustandsraumes
bei. Besonders deutlich ist dieser Fall in der Durchfiihrung der Beweisaufgabe ¢/
erkennbar, wo 125 invariante Konflikte nur einen einzigen Zustand zu deren Kodie-
rung bendtigen (= 0 Zustandsbits). Diese haben ausnahmslos die Lange 1 und sind
durch Kennlinienfelder und deren vielféltigen Wertkombinationen verursacht.

"Wie bereits erwahnt eine Workstation Sun Fire V490 mit 1350 MHz CPU-Taktung
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Model-Check-Zeit Stark von den Automatengrofien abhédngig ist, wie bereits er-
wihnt, die vom Model-Checker benétigte Zeit zur Widerlegung der Eigenschaft
und der Berechnung eines Gegenbeispiels innerhalb einer Iteration des Verfahrens.
Ebenfalls erwahnt wurde bereits die hohe Streuung dieser Kenngrofie bei nahezu
identischer Automatengrofie. Von diesen, durch die heuristischen BDD-Techniken
erkldrbaren Streuungen abgesehen ist jedoch generell in allen umfangreicheren
Verifikationsldufen zu beobachten, daff die benétigte Zeit im Wesentlichen ex-
ponentiell in der Iterationszahl anwéchst, was wiederum auf die anwachsende
Automatengrofie zuriickzufiihren ist. Es ist daher fiir das Verfahren von zentraler
Bedeutung, einen Pfad mit einem kleinen w-Automaten zu finden, bevor wir in
den Bereich des starken Anstiegs der benotigten Model-Check-Zeit geraten.

Eine Besonderheit ist in dem Beispiel ¢t zu sehen. Obwohl das Modell nur 256
erreichbare Zustande besitzt und der w-Automat nur 3 Zustandsbits umfasst, wach-
sen die Model-Check-Zeiten in exorbitante Gréfsenordnungen und verhindern hier
die vollstandige Verifikation der Beweisaufgabe. Dies ist urséchlich in der wieder-
verwendeten Integration des Model-Checkers, in der aus technischen Griinden
fiir Propositionsvariablen Zustandsbits erzeugt werden, die bei den vielen Kenn-
linienfeldern des Modells von erheblicher Anzahl sind. Durch Verfeinerung des
Alphabets im Rahmen der Lazy Evaluation Strategie der Berechnung minimaler
GJ-Reprasentationen geraten diese zunehmend in den Cone-of-Influence und er-
hoéhen damit signifikant die Komplexitit des Modells. Bedauerlicherweise liegen
daher fiir dieses Modell nur wenige pragnante Ergebnisse vor.

Pfadanalysezeit In nahezu allen Beispielen ist bei Betrachtung der Verldufe eine
gleichbleibend geringe Zeit fiir die Pfadanalyse festzustellen. Dies unterstreicht die
hohe Effizienz, mit der der Solve die Losungsfunktion fiir kurze Pfade anwenden
kann. Bei dieser Kenngrofe ist das Anwachsen der Zeitspanne mit der Pfadldange
zu beobachten, hier insbesondere in den Beispielen ¢4 und ¢%/*, sowie @fcs.
Demgegeniiber sind deutliche Abweichungen hiervon wie z.B. bei ¢* durch nu-
merische Probleme zu erkldren, bei denen der Solver durch aufwendige Verfahren
die Konditionierung der Formel im Rahmen seines ebenfalls iterativen Losungs-
algorithmus wiederholt zu verbessern versucht. Exemplarische Untersuchungen
zu langeren Pfaden durch Erhohung der Bitzahl des tiberlaufenden Zahlers in
den Beispielen ¢4 und ¢{* haben gezeigt, daB bis zu einer Pfadlinge von iiber
2000 Schritten auf diesem Modell mit Gliick noch Ergebnisse erzielt werden kon-
nen. Uber numerische Probleme hinaus gestaltet sich die Pfadanalyse fiir deutlich
lingere Pfade als sehr aufwendig, da mit der in Abschnitt auf Seite [43| be-
schriebenen Fenstertechnik zur Ermittlung von Konflikten eine sehr lange Sequenz
mehrfach abzusuchen ist. Daher ist die Pfadldnge in der Praxis nicht nur durch nu-
merische Probleme, sondern auch durch den erforderlichen Berechnungsaufwand

begrenzt. I.d.R. ist jedoch die numerisch bedingte Grenze die vorherrschende.

Gesamtlaufzeiten Die Gesamtlaufzeiten setzen sich additiv aus der Pfadanalyse-
zeit und der Model-Check-Zeit zusammen. Die benétigte Zeit zur Generierung des
w-Automaten ist im Vergleich hierzu zu vernachlassigen, wie bereits Tabelle[d.4auf
Seite[95|angedeutet hat. Eine Ausnahme bildet jedoch die erweiterte Minimierung
bei grofen Automaten. Bei dem in Abbildung auf Seite [172 dargestellten Ver-
lauf werden bei den Konfliktanzahl-Spriingen die Konflikte nicht innerhalb einer
Minimierung entdeckt, sondern im Rahmen des in Algorithmus [8| auf Seite
beschriebenen Fixpunktverfahrens durch iterierte Minimierung des Automaten.
Mitunter werden die Konflikte hierbei in kleinen Gruppen ermittelt, so dafs viele

8Primar wurde Ipsolve verwendet und nur bei numerischen Problemen auf glpk gewechselt.
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Minimierungen notig sind, welche sich bei groffen Automaten betréchtlich auf-
summieren konnen. Diese Kenngrofie ist in den Statistiken nicht aufgefiihrt, kann
aber indirekt durch die Gesamtlaufzeit abziiglich der Model-Check-Zeit und der
Pfadanalysezeit ermittelt werden. Eine ebenfalls prasente Integrations-bedingte
Zeitspanneﬂ innerhalb jeder Iteration kann vor dem Hintergrund langer Verifikati-
onszeiten vernachldssigt werden.

Wir haben in diesem Abschnitt systematisch die einzelnen Kenngrofien betrach-
tet, diesbzgl. markante Falle herangezogen und Zusammenhinge diskutiert. Dabei
hat sich die in Abschnitt auf Seite B9 diskutierte Charakteristik der Model-
le als zutreffend vor dem Hintergrund der geringen Anzahl regelungstechnischer
Gesetze (GJ-Paare) erwiesen. Ein wesentliches Ergebnis ist die Beobachtung, dafs
das w-CeGar Verfahren sehr effizient in den Verifikationsldufen agiert, in denen
die Pfadldange eines giiltigen Gegenbeispiels primér durch den diskreten Verhal-
tensanteil des Modells bedingt ist. Im Falle von primdr durch kontinuierliche Zu-
standsberechnungen motivierte Pfadldngen ist das Verfahren ebenfalls effektiv,
bedarf jedoch einer Effizienzsteigerung, wie sie durch geeignete, analytisch moti-
vierte Teilmengenermittlung moglich scheint. Das Verfahren eignet sich zur Zer-
tifizierung von Eigenschaften, wie der Nachweis der Nicht-Erreichbarkeit einiger
Eigenschaften demonstriert.

Abschliefiend bleib anzumerken, dafd auch fiir die nicht beendeten Verifikati-
onsldufe ein Teilergebnis vorliegt, welches in der Nicht-Existenz eines Pfades bis
zur Pfadlinge |7i| — 1 besteht. Bei Pfadldngen von 18 (¢}"*), bzw. 130 (¢!“°) kann
bereits diese Information fiir diagnostische Untersuchungen des Modells hilfreich
sein.

7.4 Vergleich mit INFINITE-STATE-CEGAR

In Abschnitt [6.7] wurde die Umsetzung einer Verfahrenserweiterung zum selek-
tiven Ausschlufs von Pfadfragmenten vorgestellt, mit der das in Abschnitt
beschriebene INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren soweit nachgeahmt werden kann,
dafs genaue Aussagen zu der Anzahl benétigter Iterationen moglich sind. Die-
sen Nachahmungsmodus verwendend vergleichen wir nun die Anzahl benétigter
Iterationen des w-CEcaR Verfahrens und des INFINITE-STATE-CEGAR Verfahrens ein-
schliefslich des Verlaufs der iterativen Verfeinerung.

Das Ergebnis des Verlaufs ist in Abbildung dargelegt, wobei anzumerken
ist, dafs im Falle des INFINITE-STATE-CEGAR-Nachahmungsmodus der Verifikations-
prozess noch nicht abgeschlossen ist und derzeit bei Pfaden der Linge 9 ange-
langt ist. Da der Nachahmungsmodus aufgrund der Verwendung des fiir diesen
Einsatzzweck ungeeigneten w-Automaten ein erheblich grofieres Modell zu ve-
rifizieren hat als in [CFH*03|], dauert der Prozeff zum Einen so lange, daf8 auch
nach mehreren Wochen der Verfeinerungsprozefs nur bis zu dem abgebildeten
Stand voranschreitet, zum Anderen verbietet sich aus diesem Grund eine Angabe
der Model-Check-Zeiten der einzelnen Iterationen, die, von den ersten Iterationen
abgesehen, deutlich langer sind und keine Aussagekraft haben.

Signifikant sind hingegen die in dem Diagramm angegebenen Daten zur Iterati-
onsanzahl, der Pfadliange, der Anzahl der gefundenen verschiedenen Konflikte, die
Anzahl der im Rahmen der Pfadauswertung entdeckten verschiedenen GJ-Paare
und ausgehend von der Initialabstraktion Ay die mit der Verfeinerung einhergehen-
de Vergroflerung der Abstraktionen A;. Bei der letzten Kenngrofie ist zu beachten,

9Diese umfasst alle Aktivititen, die sich aus der Wiederverwendung existenter Softwaremodule und
-Integrationen ergibt, welche nicht fiir diesen Einsatzzweck optimiert sind.
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Abbildung 7.14: Gegentiberstellung von w-CeGar und INFINITE-STATE-CEGAR fiir

Beweisspezifikation ¢¢F*

daf diese additiv in die Grofle des Zustandsraums von Ay eingeht, und nicht multi-
plikativ, wie bei dem w-CecaRr Verfahren. So umfasst der Zustandsraum von A; also
fiir einen im Diagramm angegebenen Wert 19 eine Anzahl von numstates(Ag) + 21
Zustande. Dieser Wert wird rechnerisch aus der Anzahl und Lange der Konflikte
ermittelt, da bekannt ist, daf fiir ein Pfadfragment der Lénge n eine Anzahl von
n — 1 zusétzlicher Zustdnde noétig ist, um genau dieses Fragment auszuschliefsen.
Betrachten wir nun die Anzahl der Iterationen, so ist festzustellen, dafs auch
nach tiber 12500 Iterationen nur eine Pfadlédnge von 7 Schritten erreichtist, d.h. esist
lediglich auszuschlieflen, daf} ein giiltiger Pfad einer Lange kleiner als 7 existiert.
Demgegentiber liefert das w-Cecar Verfahren bereits nach 23 Iterationen einen
Pfad der Lange 13. Ein Blick auf die Anzahl der gefundenen Konflikte zeigt im Fall
INFINTTE-STATE-CEGAR, dafs auch nach 12500 Iterationen weniger als 30 verschiedene
Konflikte entdeckt worden sind, d.h. die gleichen Konflikte sind wieder und wieder
die Ursache fiir die Ungiiltigkeit eines Pfades. Diese 30 Konflikte hitte man auch
innerhalb von 30 Iterationen finden konnen. Bei rigorosem Ausschluf$ erneuten
Auftretens dieser Konflikte sind sogar bereits 25 von ihnen ausreichen um den
gliltigen Pfad zu ermitteln, wie das w-Cecar Verfahren innerhalb von 23 Iterationen
demonstriert. Hinsichtlich der entdeckten GJ-Paare ist die zugehorige Kurve fiir
INFINITE-STATE-CEGAR 50 steil ansteigend, daf3 sie in dem Diagramm nicht sichtbar
ist. Daher sei an dieser Stelle gesagt, dafl der Wert sehr schnell auf 130 ansteigt, um
dann deutlich langsamer einen Wert von 175 nach 12500 Iterationen zu erreichen. Es
sind demnach viele GJ-Paare entlang der Pfade vorhanden, die mit w-CeGAR nicht
,besucht” werden und offenbar auch nicht miissen, da hier nur 40 Paare ,,entdeckt”
worden sind. Die vom Model-Checker ermittelten Pfade verlaufen folglich deutlich
zielgerichter, da ein Grof3iteil des Modells aufien vor gelassen werden konnte.
Kommen wir nun zu einer Betrachtung der Gesamtlaufzeit. Wie bereits er-
wiahnt, liegen fiir INFINITE-STATE-CEGAR konkrete Mefidaten weder fiir einzelne
Iterationen, noch fiir den gesamten Verifikationsprozef} vor und man kénnte mut-
maflen, dafl zwar viel mehr Iterationen benétigt wurden, die Verifikationszeiten
der Iterationen aber (iiber-)kompensierend geringer sind, da der abstrakte Au-
tomat A; sehr viel langsamer in seiner Komplexitdt anwéchst. Zur Widerlegung
einer solchen Spekulation kdénnen wir jedoch eine untere Schranke der Laufzeit
von INFINITE-STATE-CEGAR abschidtzen: Die in jeder Iteration benétigte Zeit setzt
sich neben dem Aufwand fiir die Abstraktionsverfeinerung zusammen aus der
vom Model-Checker benétigten Zeit tpic(A;) zur Durchfiihrung des Model-Check-

19Diese Zahl ist jedoch unter der in Abschnitt|7.3.1.2diskutierten Varianz zu betrachten.
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Abbildung 7.15: Gegentiberstellung von einfachem INFINITE-STATE-CEGAR und dem
mit zusdtzlichem Ausschlufs von Paralleltransitionen

Algorithmus auf dem abstrakten Modell A; einschliefslich der Ermittlung des Pfa-
des und der fiir die Pfadanalyse benotigten Zeit t4... Da wir nun annehmen
konnen, daf tpc(Ai) = tyc(Ao), ist tyc(Ag) eine untere Schranke. Die Zeit ty1yze
ist fiir beide Verfahren annidhernd gleich, da die Intervallbestimmung nach Al-
gorithmus [2| gleich ist und bei w-CeGar nur ein zu vernachlédssigender Anteil fiir
die Bestimmung der Teilmengen durch Algorithmus[10jhinzukommt. Nehmen wir
gemidfl Diagramm a) fir tpc(Ag) = 16s und fir tyqy. = 1s an, zusammen
also 17 Sekunden fiir eine Iteration von INFINITE-STATE-CEGAR. Wenn das Verfahren
nach 12500 Iterationen terminiert ware, hiatten wir somit eine Gesamtlaufzeit von
212500 Sekunden oder 59 Stunden. Dies ergibt einen Mindestfaktor von 221, den
das INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren ldnger benétigt als das w-Cecar Verfahren,
wobei erneut darauf hingewiesen werden muf, daf$ der Prozef des INFINITE-STATE-
CEecARr Verfahrens noch andauert.

Damit sind die in Abschnitt[4.9.1]aufgestellten und diskutierten Spekulationen
bestétigt. Auf Modellen mit groflerem diskreten Zustandsraum ist eine Strategie
des selektiven Pfadfragmentausschlusses angesichts der Vielzahl auszuschliefSen-
der Pfadfragmente ein ineffizienter Ansatz.

7.4.1 Ausschluff paralleler Transitionen

In Abschnitt wurde von einer moglichen Verbesserung des INFINITE-STATE-
CEecar Verfahrens fiir Automaten nach Definition[T2]durch Analyse paralleler Tran-
sitionen mit unterschiedlichen GJ-Paaren diskutiert, welches durch Kombination
des Nachahmungsmodus mit dem Teilmengensequenzausschlufs ebenfalls imitiert
werden kann. In Abbildungkénnen beide Varianten verglichen werden, wobei
der Prozefs dieses Mal nur bis etwa 5500 Iterationen durchgefiihrt wurd

Zu erkennen ist, dafd hierdurch eine deutliche Beschleunigung zu erzielen ist,
jedoch bleibt die Leistung des Verfahrens weiterhin weit hinter w-Cecar zurtick.
Indes der Trend, daf3 selbst einfache Mafsnahmen zur Generalisierung von Kon-
flikten die Iterationszahl deutlich reduzieren kann, ist auch durch dieses Schaubild
bestitigt.

11 Auch hier ist eine wochenlange Prozesslaufzeit allein fiir die dargestellte Kurve zu veranschlagen.
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7.5

Ergebniszusammenfassung

Die experimentellen Untersuchungen des w-Cecar Verfahrens haben folgende Er-
gebnisse geliefert:

Die Verwendung von Teilmengensequenzen fiihrt zu einer erheblichen Be-
schleunigung des Verfahrens.

Die erweiterte Minimierung fiihrt zum Erlernen einer grofien zusétzlichen
Anzahl von Konflikten, ohne den w-Automaten zu vergrofiern.

Die Lazy Evaluation Strategie erlaubt die Anwendung des Verfahrens auf
Modelle mit grofien Datenflufigraphen bei akzeptabler Erhchung der Iterati-
onszahlen.

Kontrolldominierte Systeme beinhalten wenige relevante Regelungsgesetze.

Es gibt keine Korrelationen der Anzahl benétigter Iterationen zu den Mo-
dellkenngrofien Dimensionsanzahl, Pfadlange oder Grofle des diskreten Zu-
standsraums.

Bei vorwiegend durch den diskreten Verhaltensanteil beeinflufSten Widerle-
gungen ist das Verfahren sehr effizient.

Ein Ergebnis bis zu einer begrenzten komplexitiatsabhdngigen Pfadlange k ist
immer ermittelbar.

Das Verfahren eignet sich zur Zertifizierung von Sicherheitseigenschaften.

Gegentiber selektiven Pfadfragmentausschliissen ist das w-Cecar Verfahren
bei kontrolldominierten Systemen um Grofsenordnungen effizienter.
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Kapitel 8

Zusammenfassung und
Ausblick

In dieser Arbeit wurde ein iteratives Abstraktionsverfeinerungsverfahren zur Ve-
rifikation (Schritt-diskreter) Hybrider Systeme vorgestellt. Durch die Generalisie-
rung von Konflikten in ungiiltigen Gegenbeispielen kombiniert mit einem lernen-
den w-Automaten wird das Wissen um verallgemeinerte Konflikte zur Verfeine-
rung der Abstraktionen verwendet, indem durch eine Parallelkomposition der Ab-
straktion mit dem w-Automat global ein wiederholtes Auftreten dieser Konflikte
ausgeschlossen wird. Das fiir Schritt-diskrete lineare Hybride Systeme implemen-
tierte Verfahren ist auf Zeit-kontinuierliche nicht-lineare Hybride Systeme {iber-
tragbar und kann neben der Verifikation einfacher Sicherheitseigenschaften (Er-
reichbarkeitseigenschaften) bedingt auch zur Verifikation von temporallogischen
Spezifikationen in CTL herangezogen werden.

Das Verfahren ist besonders fiir kontrolldominierte Hybride Systeme mit grofien
diskreten Zustandsraumen und wenig Wechselwirkung mit den kontinuierlichen
Berechnungen anwendbar, wie sie mit Case-Tools als eingebettete Systeme erstellt
werden konnen. Entsprechend ist die Implementierung des Verfahrens mit vielen
gebrauchlichen Case-Tools iiber die C-Code-Generierung integriert und hierfiir
optimiert.

Experimentelle Resultate zeigen die Effektivitdt und fiir kontrolldominierte Sy-
steme die Effizienz des Verfahrens auf den Fallbeispielen, wobei die Fallstudie
eines einfachen Autopilotensystems und die Verifikation einiger exemplarischer
Eigenschaften detailiert vorgestellt wurden. Die Beispiele haben gezeigt, dafs z.T.
durch sehr wenige Iterationen nicht-triviale Widerlegungen von Eigenschaften be-
rechnet, bzw. Eigenschaften bestétigt werden konnen. Die Erweiterungen fiir in der
Praxis vorkommende Schritt-diskrete lineare Hybride Systeme, wie insbesondere
der Ausschlufs von Teilmengensequenzen auf Basis von beobachteten typischen
Strukturen dieser durch Case-Tools erstellten Modelle, erweist sich dabei als du-
Berst wirksam.

Das Verfahren skaliert mit der Grof3e des diskreten Zustandsraums insofern,
als daf3 die Anzahl der benétigten Iterationen primér von den Wechselwirkungen
von diskretem und kontinuierlichem Verhalten abhédngig und damit von der Gro-
3e des diskreten Zustandsraums weitgehend unabhéngig ist. Die Strategie zum
globalen Ausschluf8 verallgemeinerter Konflikte im Rahmen der Abstraktionsver-
feinerung erweist sich bei dem betrachteten Modell als deutlich effizienter als das
nach anderer Maxime agierende INFINITE-STATE-CEGAR Verfahren zur minimalen
Verfeinerung des abstrakten Systems.

Neben den bereits vorgestellten Erweiterungen gibt es noch viele Moglichkei-
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ten, das w-Cecar Verfahren zu erweitern und fiir den industriellen Einsatz zu
verbessern:

o Der wichtigste Punkt ist dabei der konsequente Ausbau von Systematiken zur
Gruppierung der regelungstechnischen Gesetze, wie dies in einfacher Form
durch die durch Dekomposition von Guard Sets und Jump Set Funktionen
strukturell motivierten Teilmengen exemplarisch gezeigt wurde. Insbeson-
dere fiir Modelle mit vielen Konstanten kontinuierlichen Typs, wie dies typi-
scherweise bei der Verwendung von Kennlinienfelder der Fall ist, kann durch
Schwellwert-abhédngige Grupierungen eine signifikante Verallgemeinerung
von Konflikten erreicht werden, die sich in Form von Teilmengensequenz-
en effizient durch den w-Automaten ausschliefSen lassen. Es konnen sogar
mehrere unabhéingige Gruppierungsmuster eingefiihrt werden, so daff die
Konflikte immer in maximaler Allgemeingiiltigkeit durch optimal bestimm-
te Teilmengensequenzen beschrieben werden kénnen. Das Wachstum des
w-Automaten kann so auf ein Minimum beschrankt werden, bei gleichzeiti-
gem Maximum an Generalisierung und damit Verfeinerung des Systems. Die
Anzahl der Moglichkeiten bei diesem Erweiterungsansatz sind noch nicht
abzusehen.

o Konlflikte, die sich durch reguldre Ausdriicke unendlich oft instanziieren las-
sen, konnen als solche durch Induktionsbeweise erkannt und sehr kompakt
in den w-Automaten integriert werden. Der Lernprozefl wiirde lange Teil-
mengensequenzen mit sich wiederholenden Teilmustern durch Transitionen
zu einem bereits existenten Zustand im w-Automat realisieren und so zu
einem sehr viel kompakteren Automaten fiihren.

e Das Verfahren kann durch Einsatz {iberapproximierender Pfadanalysetech-
niken auf nicht-lineare Hybride Systeme erweitert werden.

e Das Verfahren kann unter Verwendung alternativer Reprasentationsebenen
der Modelle auf Zeit-kontinuierliche Systeme tibertragen werden.

e Das Verfahren konnte enger mit dem Model-Checker integriert werden, so
dafl Zustdnde in der initialen Abstraktion Ay, die bereits in vorherigen Itera-
tionen als nicht mehr erreichbar festgestellt wurden, aus Ay dauerhaft entfernt
werden, so dafs der wachsende w-Automaten Ac mit einer schrumpfenden
initialen Abstraktion Ay kombiniert wird.

o Schliefilich ist, motiviert durch die Beobachtung einer z.T. sehr hohen Vari-
anz in den Statistiken, welche durch giinstige und ungiinstige ausgeschlos-
sene Konflikte bedingt sind, eine Heuristik zur Optimierung der Menge der
verwendeten Konflikte denkbar. So konnte der w-Automat Konflikte wieder
,verlernen”, die erheblich zu seiner Komplexitét beitragen. Soweit dabei nicht
gerade erlernte Konflikte betroffen sind, besteht durchaus die Moglichkeit,
daf3 die entstehende Liicke, die nachfolgende ungiiltige Pfade nun wieder
nutzen kénnen, durch kiirzere Konflikte wieder geschlossen werden konnen.
Im Extremfall konnen Konflikte sogar obsolet werden, da ihr Auftreten in
der Kombination von Ay mit durch nachfolgend erlernten Konflikte ohnehin
ausgeschlossen ist.

Dies ist bereits ein umfangreicherer, jedoch sicher nicht erschopfender Katalog
von vielversprechenden Erweiterungsmoglichkeiten. Unter diesem Gesichtspunkt
steht die Erforschung der Verwendung von w-Automaten zur Verifikation Hybrider
Systeme vermutlich erst am Anfang.
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Anhang A

Anhang

Al

Verwendete Software-Module

Bezeichnun: Autor
g

| Beschreibung

|

c2smi Marc Segelken Compiler zur Erzeugung von SMI-Code
aus C-Code (6.2.2)

smidestruct Marc Segelken Destrukturierung des SMI-Programms
durch Substitution strukturierter
Variablen (6.2.2.2)

smiaux Marc Segelken Klassifizierung von Hilfsvariablen, d.h.
solche mit zustandslosem Verhalten.
Erzeugung von
Single-Assignment-Code (6.2.2.2)

iLabs Marc Segelken Berechnung von Zuordnungstabellen
und S, einschlieSlich w-Automat

iLabs_trace Marc Segelken Pfadanalyse (6.5)

smirealcaster Marc Segelken Transformiert Casting-Ausdriicke
R & Z (6.6)

Integration Hartmut Wittke Rahmenwerk der Zusammenarbeit aller
beteiligten Werkzeuge (Abbildung/[6.T)

smicoi Tom Bienmdiller Berechnung des Cone-of-Influence (6.3.1.1)

smi4loopunroll | Rainer Lochmann | Rollt Schleifen im SMI-Programm ab

smi2blifmv Jiirgen Bohn Ubersetzt SMI Programm in BLir-Mv

Format fiir Model-Checker (6.4)

smitrc_smisim

Tom Bienmiiller

Simuliert eine SMI Belegungssequenz

(o“,,s"'ig> zur Vervollstindigung und
Bestadtigung dessen Giiltigkeit (6.5.3)

patchwork_mv

Hartmut Wittke

Einbindung der Eigenschaft in das
Brir_Mv-Modell unter Berticksichtigung
des w-Automaten-Observers (6.4.2)

vis

[Gro96a, RGA*96]

Model-Checker, verifiziert die abstrakten
Modelle in jedem Iterationsschritt des
w-CEGAR Prozesses (6.4.3))

Ipsolve

[BENO4]

MILP-Solver, 16st Gleichungen im
Rahmen der Pfadanalyse (6.5.1.2)

glpk

[Mako3]

MILP-Solver, 16st Gleichungen im
Rahmen der Pfadanalyse (6.5.1.2)
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A.2 Beispiele

/% INPUTS =/ CODE
2 extern float x; 4 WHILE 1 DO
extern int in; DCASE
4 extern bool c1; 6 [] ci:
/+OUTPUTS +/ @[ly® , x]
6 bool out; 3 [1 =(1):
, oat y, z; @ll®, 3.200]
void step_func() { 10 ](;][ES‘:C 18
10 y =c¢cl ?x:3.2; AR
switch ( in) | 2 DCASE
12 case 0: z = =2.0 + x+0.5; [T (in=0):
break; 14 @[z%, (-2.000+(x-0.5000))]
14 case 1: z = -2.0 + y*0.5; [T =((in=0)):
break; 16 DCASE ‘
16 case 2: z = —-0.4; [1 (in=1):
18 @[z%, (-2.000+(y®-0.5000))]
18 out = (3.0+z) < 0.2+y; [1 =((in=1)):
} 20 DCASE
20 [1 (in=2):
void main() { 2 @[z%, -0.4000]
22 while (1) { [1 =((in=2)):
step_func () ; 2 SKIP
2} DESAC
} 2 DESAC
DESAC
28 @[out® , ((3.000+z%)<(0.2000-y%))]
30 END

(a) C-Programm und SMI-Kompilat

2] (2.0 + (x *0.50)) [ (2.0 + (y8$ * 0.50)) [ -0.40 ]

I
L™

z$$

MAPTABLE [,®
4 (lo®=x) = { =1}
(155=3.20) > {—2xx}
6 MAPTABLE y°
(y®=x) - {—11x}
s (y%=3.20) - { =21«
MAPTABLE z°*
10 (z%=z) > { =21}
(28=-2.00+0.50 - x) b (=112, —++4)
12 (2%=-0.40) - [ =212, —*x3)}
MAPTABLE p
14 (3.00-0.20 - x+2<0) - {1111}
(2.36+2<0) - {1211}
16 (1.00+0.30-x<0) - {1112,1114}
(0.36+0.50 - x<0) - {1214}
18 (2.60-0.20-x<0) - {1113}
false - {1212,1213}
20 (3.00-0.20 - x+2>0) - {0111}
(2.36+2z>0) - {0211}
2 (1.00+0.30-x>0) — {0112,0114}
(0.36+0.50 - x>0) — {0214}
24 (2.60-0.20-x>0) - {0113}
true - {0212,0213}

(b) Datenflufigraph

Abbildung A.1: Beispielergebnis Zuordnungstabellenberechung. Dargestellt sind
C-Programm, SMI-Kompilat, dessen Datenflufsgraph sowie die errechneten Zu-
ordnungstabellen wie in Abschnitt[6.3.3.T|auf Seite[136erldutert. Die Zuordnungs-
tabellen enthalten Belegungsvektoren platzsparend als Strings der Lange 4 kodiert,
mit ,,*” als Zeichen fiir don’t-care und ,-” als Zeichen fiir not-used, wobei die Wer-
te fiir Belegungen der Propositions- und Tracevariablen po,T_Ilp,T_y,T_z in dieser

Reihenfolge stehen.
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CODE
4 WHILE true DO

@[T_l®, 0] @[T_y®, 0] @[T_z*, 0]
DCASE

[] true:
8 @[z_written® , false]
DCASE
10 [] cp:
@[T_Ip* , 1]
12 [1 —(1):
@[T_I*, 2]
14 DESAC
@[T_y*, 1]
16 DCASE
[1 (in=0):
18 @[z_written® , true]
@[T_z%, 2]
20 [1 —(in=0):
DCASE
2 [1 (in=1):
@[z_written® , true]
24 @[T_z%, 3]
[1 =(in=1):
26 DCASE
[] (in=2):
28 @[z_written® , true]
@[T_z%, 4]
30 DESAC
DESAC
32 DESAC

@[out®, (po)]
34 DCASE

[1 z_written®=false:

36 @[T_z%, 1]
DESAC
38 DESAC
DCASE
40 [1 ((T_I*=1)A(T_y®=1)A(T_z%=1)):
e[y , 1]
© [1 ((T_lp®=2)A(T_y®=1)A(T_z%=1)):
e[ , 3]
m [1 ((T_lp*=1)A(T_y®=1)A(T_2%=2))V((T_L* =1)A(T_y* =1)A(T_z%=3)):
@[%* , 5]
16 [1 ((T_lp®=2)A(T_y3=1)A(T_2z%=2)):
e[y, 7]
48 [1 ((T_L®=1)A(T_y®=1)A(T_z%=4)):
e[y , 9]
50 [1 ((T_lp®=2)A(T_y®=1)A(T_z%=3))V((T_L® =2)A(T_y* =1)A(T_z%=4)):
@[S, 11]
52 DESAC
DCASE
54 [1 p=0ASpe* /= 0:
@[y, P°+1]
56 DESAC
DCASE
58 [1 ((T_z%=1)):
@[z_ST® , 1]
60 [1 ((T_z%=2))V((T_L¥=1)A(T_y®*=1)A(T_z%=3)):
@[z_ST® , 2]
62 [1 ((T_z%=4))V((T_l®=2)A(T_y*=1)A(T_z%*=3)):
@[z_ST® , 3]
64 DESAC
oD
66 END

Abbildung A.2: Zuweisungen zu Super-Trace-Variablen in Abhdngigkeit der
Propositions- und Trace-Variablen fiir das Beispiel in Abbildung[A.T]
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10

12

14

16

18

20

22

24

26

28

30

32

34

36

38

40

42

44

46

48

50

DCASE
[] y>=0.0:
@[ _src_0%, y]
@[_positive_0$ , true]
[1 not(y>=0.0):
@[ _src_0%, —(y)1]
@[ _positive_0%, false]
DESAC
DCASE

[] _src_1%>16384.0:
@[ _tgrt_1%, _tgrt_0%+16384]
@[ _src_2%, _src_1%-16384.0]
[] not(_src_1%>16384.0):
@[ _tgrt_1%, _tgrt_0%]
@[ _src_2%, _src_1%]
DESAC

DCASE
[1 _src_13%>4.0:
@[7tgr1,‘713SIS , 7tgrt712$+4]
@[ _src_14% , _src_13%-4.0]
[ not(_src_13$24.0):
@[ _tgrt_13%, _tgrt_12%]
@[ _src_14% , _src_13%]
DESAC
DCASE
[] _src_14%>2.0:
@[ _tgrt_14%, _tgrt_13%+2]
@[ _src_15%, _src_14%-2.0]
[] not(_src_14$22.0):
@[Jgri.LUUs , Jgrt713$]
@[ _src_15% , _src_14%]
DESAC
DCASE

[] _src_15%21.0:
@[ _tgrt_15%, _tgrt_14%+1]
@[ _src_16%, _src_15%-1.0]
[] not(_src_15%>1.0):
@[ _tgrt_15%, _tgrt_14%]
@[ _src_16%, _src_15%]
DESAC
DCASE

[1 _positive 0%:
@[ _rfinal_0%, _tgrt_15%]
[] not _positive_D’B:

@[ _rfinal _0%, —(_tgrt_15%)]

DESAC
@[x%, _rfinal_0%]

Abbildung A.3: Explizite Konversion von R nach Z fiir den Wertebereich O =
[-32768; 32768]
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A.3 Scape-Operatoren

1 Verbindung (connection)
—> Eingangssignal des dargestellen Operators (input)
—> Ausgangssignal des dargestellten Operators (output)
0 - Konstante (constant)
Vordefinierter Operator, auch +,-,*,/,>,<,=,<,> (predefined operator)
>o Inverter (negation-operator)
:D Disjunktion (or-operator)
HD} Konjunktion (and-operator)
» 1> Globale Variable, Lese-,Schreibzugriff
> 1D Lokale Variable, Lese-,Schreibzugriff

| .
j\fk Auswahl, (if-then-else-operator)
Verzogerungsoperator (pre-operator)
Initialisierung (init-operator)

n Schritte zuruickliegender Wert, untere Konnektoren sind Parameter
n (immer konstant, hier 1) und Initialwerte (followed-by-operator)

m
o
<

L
.

2

2

Benutzerdefinierter Operator (operator,node)

Operator (innen) lauft mit anderer Clock (obiger Konnektor)
cemviode |- uUnd Ausgange werden mit vorgegebenen Werten
initialisiert (untere Konnektoren) (condact-operator)

{9Rising_FL- Externer Operator in C (extern operator)

SelectMode Zustandsautomat (state machine)

i

valpoint= = speed} Zerlegung,Strukturierung (break-down-operator, structuring operator)

L Projektion (projection-operator)

£

~mvt_approach
“mvt_rising
“Imvt_wait

| Auswahl (case-operator)
lcst_alt_mvt

mvt_safety

“Default

Abbildung A.4: Auswahl einiger Scape-Operatoren und deren Funktion. Alle Ope-
ratoren haben ihre Eingdnge links und Ausgénge rechts
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12

14

16

18

20

22

24

26

28

30

32

34

36

38

40

42

44

46

48

50

52

54

56

58

60

62

64

66

68

70

72

74

76

A.3.1 Bibliotheksfunktionen fiir Pilot-Modell

type
real3 = [real , real , real] ;

function SQRT(x : real)
returns (result : real) ;

node COUNIER(init : int ; incr : int ;
reset : bool)
returns (cpt : int) ;
let
cpt = (init) —> (if reset then (init) else ((pre (cpt) + incr))) ;
tel ;

node MODULE(x : real ; y : real ;
z : real)
returns (norme : real) ;

L1 : real ; _L2 : real ; _L3 : real ; _L4 : real ; _L5 : real ;
_L6 : real ; _L8 : real ; _L9 : real

let

_L1 = x ;

L2 =y ;

L3 =2z ;

L4 = L1 » _L1 ;
_L5 = _L2 » _L2 ;
_L6 = _L3 » _L3 ;
norme = _L8 ;

L8 = SQRT(_L9) ;
= _L4 + _L5 + _L6 ;

node Vec3Diff(Al : real3 ; A2 : real3)
returns (O : real3) ;

var
_L1 : real3 ; _L13 : real ; _L14 : real ; _L15 : real ; _L2 : real3 ; _L3
real3 ;
_L4 : real ; _L5 : real ; _L6 : real ; _L7 : real ; _L8 : real ; _L9
real ;
let
_L1 = A1 ;
L2 = A2 ;
= L3 ;

L3 = _TO_real3(_L13 , _L14 , _L15) ;
L4 , L5 , _L6 = _FROM_real3(_L1) ;
L7 , _L8 , _L9 = _FROM_real3(_L2) ;

113 = L4 - L7 ;

_L14 = L5 - _L8 ;

_L15 = _L6 - _L9 ;
tel ;

node Vec3Mult(A : real3 ; k : real)
returns (O : real3) ;

_L1 : real3 ; _L2 : real ; _L3 : real ; _L4 : real ; _L5 : real ;
_L6 : real3 ; _L7 : real ; _L8 : real ; _L9 : real ;
let
L1 =A;
L2 =k ;
L3 = L7 = _L2 ;
L4 = L8 = _L2 ;
_L5 = _1L9 » _L2 ;

= _L6 ;

_L6 = _TO_real3(_L3 , _L4 , _L5) ;

_L7 , _L8 , _L9 = _FROM_real3(_L1) ;
tel ;
node Vec3Norm (I : real3)

returns (O : real) ;

var

_L1 : real3 ; _L13 : real ; _L14 : real ; _L15 : real ; _L16 : real ;
let

L1 =1;

O = _1L13 ;

_L13 = MODULE(_L14 , _L15 , _L16) ;
_L14 , _L15 , _L16 = _FROM_real3(_L1) ;

tel ;

node Vec3Prod (Al : real3 ; A2 : real3)
returns (O : real3) ;
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78

80

90

92

94

96

98

100

102

_L1 : real3 ; _L10 : real ; _L11 : real ; _L12 : real ; _L2 : real3 ; _L3
real ;

_L4 : real ; _L5 : real ; _L6 : real3 ; _L7 : real ; _L8 : real ; _L9
real ;

let

_L1 = A1 ;

_L2 = A2 ;

_L3 = _L7 » _L10 ;

_L4 = _L8 = _L11 ;

_L5 = 19 = _L12 ;

= _L6 ;
_L6 = _TO_real3(_L3 , _L4 , _L5) ;
_L7 , _L8 , _L9 = _FROM_real3(_L1) ;
_L10 , _L11 , _L12 = _FROM_real3(_L2) ;
tel ;

node Vec3Sum (Al : real3 ; A2 : real3)
returns (O : real3) ;

var
_L1 : real3 ; _L10 : real ; _L11 : real ; _L12 : real ; _L13 : real ; _L14
real ;
_L15 : real ; _L2 : real3 ; _L6 : real3 ; _L7 : real ; _L8 : real ; _L9
real ;
let
_L1 = A1 ;
L2 = A2 ;
O = _L6 ;
L6 = _TO_real3(_L13 , _L14 , _L15) ;
_L7 , _L8 , _L9 = _FROM_real3(_L1) ;
_L10 , _L11 , _L12 = _FROM real3(_L2) ;
_L13 = _L7 + _L10 ;
L14 = _L8 + _L11 ;
_L15 = _ L9 + _L12 ;
tel ;
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A.4 Entwicklungen der Abstraktionsverfeinerung
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Abbildung A.5: Verldufe von Verifikationsprozessen verschiedener Beweise auf
dem Autopilotsystem
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Abbildung A.6: Verldufe von Verifikationsprozessen verschiedener Beweise auf
dem Fensterheber System und dem Fuelrate Controller System
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