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“ Trennende Formeln ?

5 AXEXr
m Gibt es eine Logik, die s und s' in den P

beiden Figuren'unterscheidet ?
A Auf jedem Pfad gilt, dass

T X zum ndchsten Zeitpunkt,
InLTL unmaglich r S E ein Pfad existiert, |cjxuf
In LTL kann man nur etwas aussagen dem
uber alle Pfade, die von einem Zustand X zum ndchsten Zeitpunkt
ausgehen (A-Aussage) rgilt

m In CTL kann eine temporale Aussage
uber den Zustand s entweder etwas
aussagen lber

alle Pfade, die von s ausgehen (A- EX AX —r
Aussage) oder iber

mindestens einen Pfad, der vons
ausgeht (E-Aussage)

E Esgibt einen Pfad, auf dem
X zum ndchsten Zeitpunkt auf
A allen ausgehenden Pfaden
X

Beispiele:
= AXEXr zum ndchsten Zeitpunkt
s EXAX —r -r 9”1'
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m Die in einem Zustand s beginnenden maglichen
Berechnungen kann man in einen unendlichen
Baum .entfalten® (engl.: to unfold): Kripke-Struktur

mit 3 Zustdnden
s ist die Wurzel

Sohne sind die Knoten s' mit (s,s') € R.
Es entsteht ein unendlicher ..Berechnungsbaum”

m Jeder Pfad in dem Baum entspricht einer
Berechnung - und umgekehrt

m  Der Baum verdeutlicht aber noch mehr
Informationen - z.B. die maglichen
Verzweigungen der Berechnung

Zugehdoriger Berechnungsbaum
- Nur die ersten 4 Ebenen dargestellt

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg



[
Model Checking

Pfad-Quantoren - Pfadoperatoren

Pfadoperatoren wie in LTL
X, F,6,U

Pfad-Quantoren:
A - fir alle Pfade
E - es existiert ein Pfad

CTL-Formeln sind Kombinationspaare:
Pfadquantor + LTL-Operator

Grundlegende Operatoren
AX, EX, AF, EF, AG, EG, AU, EU
Logische Operatoren —, A, v, true, false

Intendierte Bedeutung:
sEAFp : Jede in s startende Berechnung erfiillt Fp

sEE[p Uq] : Esgibt eine in s startende Berechnung,
die pUq erfiillt

CTL Formeln konnen beliebig geschachtelt werden
AG AF p
AGE[p U AG q]
Aber nicht: AG[p U G q]

Interpretation am besten iiber Berechnungsbdumen

AG rot AF rot

EF rot EG rot

E(grin U rot)  A(grin U rot)
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Computation Tree Logic - Syntax

A - fir alle Pfade,
E - es existiert ein Pfad

X - next time
F - sometimes

G - always

U - until

W - waits for, weak until,

unless
Immer nur Kombinationen erlaubt: Mégliche Kombinationen sind:
Pfad-Quantor A oder E mit AX .... , A6 ... ,AF ... ,A[...VU ... ], A[...W...]
temporalem Operator X, U, F, G, W. EX.... E6... ,EF ... ,E[...U...], E...W..1
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CTL-Ausdricke spezifizieren Zustdnde s einer Kripke-Struktur:
alle (A) von s ausgehenden, oder
mindestens eine (E) in s ausgehende Berechnung

erfiillt eine Pfad-Eigenschaft Xo, Fo, Go, o U v, oder o W .

In ¢ und y kénnen wieder CTL-Ausdriicke und logische Operatoren vorkommen.

Die folgenden CTL-Aussagen sind in der links dargestellten Kripke Struktur richtig:

e
7

P9

Model Checking

1E AFq

3F —E6Gp

F AG AFr

F AG (pVvq)

FA[pUq]

Jeder von 1 ausgehende Pfad
erfillt irgendwann q

Es gibt keinen von 3 ausgehenden
Pfad, der immer p erfiillt

Jeder Pfad erfillt unendlich oft r

In jedem erreichbaren Zustand
gilt pvg

Auf jedem Pfad gilt pUq.
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Die Semantik von CTL-Formeln ist fir Zustdnde definiert.

Sei (S,— L) eine Kripke-Struktur, se S
seien ¢, y CTL-Formeln und pe AP.

sEp < pel(s)
sEFEXo <> 3s'eS. s—s As'Fo
sEEG o < JdoePaths(s). VkeN. o(k) E o.

- —-——

SEE[@Uy] i< IoePaths(s). IkeN. o(K) Fy A Vick (i) F o

~ -
_______

~
~
Y
.
7’

/

Q .'.':A/E

SProp ::= AP

QX SProp

QF Sprop

QG Sprop

Q[ SProp U SProp
Q[ SProp W SProp ]
| SProp A SProp

| — SProp
| true | false

[ )

Syntax von CTL:

__________________

o(i)Found !
nicht o'k ¢ Il

___________________

\
]
7
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Zusatzliche Operatoren

m Die anderen CTL-Operatoren
definiert man als Abkiirzungen

Model Checking

EF @ = E[ftrueV o]

AX @ = —EX =0

AF ¢ = —EG -

AG © = —EF =0

A [o U vy] = —lEG—llll A —E [—y U (—|(p /\—|\|I) ]
EloWy] = =A [(@ A—y) U (=o A—y) ]
AloWy] = =E [(@ A=) U (=9 A—y) ]
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Einige Tautologien

m Zwei CTL-Formeln ¢ und v heifien semantisch dquivalent
P=cL V

falls in jedem Zustand s jeder Kripke-Struktur gilt:

sEe gdw. sFE .

m  Wichtige semantische Aquivalenzen sind:

—AX ¢ = EX —o EF ¢ = E[true U o]

AF ¢ = A[trueU o]
—AF ¢ = EG —¢ EG ¢ = E[ oW false]
—EF ¢ = AG —¢ AG ¢ = A[ oW false ]
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Model Checking

Die folgenden Fixpunk’g‘leichun en werden
wir spdter zum Model Checking heranziehen

Die linken Seiten sind entweder als groBte oder
als kleinste Losungen dieser Gleichungen definiert

AF ¢ = ¢ Vv AX AF ¢
AG ¢ = pAAX AG o
AlpUvy]l =vwv(epAnAXA[poUvy])
EF ¢ = oV EXEFo
EG o = g ANEXEG o
ElpUy] =vyVv(eAEXE[oUvy])
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m Distributivgesetze m Jedoch:

G(d G(o G
AG(OAY) = AGOAAG(Y) E\Fi(m z i Fiogﬁi F((\\L:,))

EF(¢vy) = EF(9) V EF(v) AF(oVy) = AF(9) vV AF(vy)
EG(dVvvy) = EG(H)VEG(vy)
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m Jede CTL-Formel lasst sich in eine Form bringen,
in der Negationen nur vor Propositionen p € AP stehen.

m  Algorithmus:
Wende folgende Gleichungen von links nach rechts an:

—true = false
—false = true
——h= ¢

(6 Vy)=-dA -y
“(dA W)=V -y

Aber was soll man mit AU, EU machen ?
TEr - Aoy ~A[pU y 1= E[222 ]
“AGH = EF— ~E[p Uy 1= A[22?]
~AF¢ = E6—¢

—~AX¢ = EX—d
-EXd = EX—¢
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Model Checking

m  Wir definieren weitere Operatoren AR und ER durch

AlORy] = —E[-p U ~y]
El0Ry] = —A[=p U~y ]
m  Damit gilt

—A[O R y] = E[-p U~ y]
—E[P R y] = A[-p U — y]
—A[p U y]=E[-d R~ y]
—A[p U y]=E[-d R~ y]

m Unter Verwendung von AR, ER ist positive Normalform maglich
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" Trennscharfe von CTL

Die Punkte s und s' des folgenden Beispiels konnen wir mit CTL trennen:

v =AX (AXuv AXr).

Mit LTL konnen wir s und s' nicht unterscheiden, da Traces(s)=Traces(s")
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K=(S, — L) und K'=(S', —=' L") Kripke-Strukturen.

Eine zweistellige Relation B Sx S'
heift Bisimulation, falls

VseS. VseS.sBs' =
1. L(s)=L(s).
2. VteS. s—>1t= 3It'eS.ss—>"1tA tBT

3. VteS. SS>3't= 3teS.s—1tA tBT

* B heift /inks-total, falls zu jedem se$S ein s'e S’
existiert mit sBs'.

* Rechts-total analog.

 Total := links.-total + rechts-total

Model Checking
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Grosste Bisimulation

m Seien K und K' Kripke-Strukturen iber P.

@ < B x B'ist immer eine Bisimulation zwischen K und K'.

Ist (B,)ir eine Familie von Bisimulationen zwischen K und K',
dann auch U, _{B,.

m Folgerung:

Zwischen zwei P-Kripke-Strukturen K und K’ gibt es immer
eine grofite Bisimulation. Diese nennen wir ~ ..

Zustdnde s, s' mit (s, s') € ~¢ heilen bisimilar.

Die groBte Bisimulation zwischen K und K heilt ~.

~¢ ist immer eine Aquivalenzrelation. Kripke-Struktur mit
groBter Bisimulation
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Seien s und s' in der Bisimulation B

= zu jedem Pfad o = (s,....,S,,....), der in s=s, beginnf,

gibt es entsprechenden Pfad o' = (s4,...,s,....),

der in s' = s, beginnt, so dass s; B s, fiir jedes ieN

Folgerung: Vi € N. L(s;) = L(s;),

also sind s und s' spur-dquivalent.

Model Checking

*Bisimilar = Spur-Aquivalent

K K

pl __B__p

______
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Lemma: Bisimilare Zustdnde sind CTL-dquivalent '|

Beweis: Seiens ~ s'und s F y. Zeige: s' F .
Induktion liber den Aufbau von y:

1. weAP : wyel(s) wegens~s'also auch y € L(s'), somit s' F .

2. y=EX¢: Esgibteintmits— tundtE . Alsogibtest mits' — t'undt~1t'.
Nach Ind.Vorr.also t'E @, also s'E EXe , d.h.s' F y.

3. y=EGo¢: Esex. Pfads=sys;y,...,Sp.... mits; — s,y und s;E o fiir alle ieN.
Bisimulation liefert Pfad s'=sy's1',....8y, ... mit s{—>s;,4" und s;~s;'.
Ind.Vorr. liefert s F ¢ fir jedes i, also sy’ F EG(p, somit s F .

4. vy =E[p U ¢]: I neN und Zustandsfolge s=s, sy, ..., S, mit
s.F ¢ und s;F ¢ fir alle i<n. Bisimulation und Ind.-Vorr. liefern
entsprechende Folge s'=sg, sy, ..., s, mit s;' E ¢ fir alle i<n und s, E ¢.
Da diese zum unendlichen Pfad erweitert werden kann, folgt s' E E[o U ¢].

5. y=—0: Aus s' E ¢ wiirde nach Ind.Vor. s E ¢ folgen. Daher s' E —o.

6. Y = Q1 ANQp . lelr‘.
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—CTL

Satz(Hennessy Milner): Ist K bild-endliche Kripke-Struktur, so ist =, die grofite Bisimulation.

Beweis: Es reicht zu zeigen, dass =, eine Bisimulation ist.

Seiens =, S

1. pel(s) @ sEp o s'EFp < pel(s) =ctL
Folglich L(s)=L(s").

2. Sei s —tunds=, s Gesucht: Ein t' mit
s> tundt=, 1. SeiN(B)={v]| s=v} ={v,.,v, }
Wenn t =, v, fir keines der v, gelten wiirde, so hdatten wir
fir jedes der v; eine CTL-Formel y; mit tFE y; aber v;F -y,
Somit auch AV,

SEEXyiAwWsA .. Ay, aber s'E - EX yiAvw, AL Ay, i=1

im Widerspruch zu s =, s'.

3. Die dritte Bedingung ist symmeftrisch.

Folgerung: In einer bild-endlichen Kripke-Struktur sind zwei Zustdnde
genau dann CTL-dquivalent, wenn sie bisimilar sind.
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Cof I
CTL ist trennscharfer als LTL

Satz: Konnen wir zwei Zustdnde einer bild-endlichen
Kripke-Struktur durch eine LTL-Formel trennen, dann
konnen wir sie auch durch eine CTL-Formel trennen.

Beweis: s, s' in LTL unterscheidbar

= s, s' nicht spur-dquivalent

= s, s' nicht CTL-dquivalent
= es gibt CTL-Formel y mit

S|:\|],S||:—|\.|]

Vorsicht: Aus dem Satz kann man nicht schliefen, daf jede
LTL Formel auch durch eine CTL-Formel ausdriickbar ware.
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m Grofte Bisimulation ~ auf einer Kripke-Struktur
K=(S,R,AP) ist Aquivalenzrelation
reflexiv,
symmetrisch,
transitiv

m Faktormenge S/~ ist Menge aller Aquivalenzklassen:
[sl~i={s'e S| s~s'} --Aquivalenzklasse von a
S/~ :={[s]~ | ae S} -- Faktormenge

m  Auf Faktormenge S/~ erkldre Kripke-Struktur K. :
([s]~.[s']~) € R. = T te[s]~It'e[s']~ (1)eR --
L.([a]~) = L(a).

m Esgibt eine totale Bisimulation B zwischen K und K.
B:={(s,[s]~) |se S}

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg



Berechnung der grolten Bisimulation

m Analog zur Berechnung des Minimalautomaten

B, gegeben durch Kern L
m s Bys' i< L(s)=L(s")

Fir je zwei Klassen P,Q von B.
zerlege Py in

m {sePy|Is'eQ. s> s
m {sePy| -3s'ceQ. s> s

Ergebnis ist B,

Wiederhole bis B.=B,,, \

o . o . Gegeben zwei Klassen P,Q

Das Ergebnis ist die grofte Bisimulation ZerteilePin N

- die Zustdnde mit Transition hach Q
- die Zustdnde ohne Transition nach Q

Model Checking



Reduzierung des Zustandsraumes

Aus einer Kripke-Struktur K entsteht durch Minimierung eine kleinere
Kripke-Struktur K/~

Beispiel: Bakery Algorithmus fiir wechselseitigen Ausschluss.
Hier mit zwei Prozessen. Zustandsraum ist unendlich |l

PO : P1:

while (true) { while (true) {
// Unkritisch // Unkritisch
x0 = x1 + 1; xl = x0 + 1;
wait (x1==0]| |x0 < x1) wait (x0==0] | x1 < x0)
// Kritischer Bereich //Kritischer Bereich
x0 = 0; x1l = 0;

} }

Idee: Beim Eintritt in die Bdckerei ziehe Nummer. Diese ist eins groBer als alle bisher
gezogenen. Wenn fertig, werfe Nummer weg. Der Kunde mit der kleinsten Nummer wird zuerst
bedient.
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T T T T T T T T T T T T T S T T T o o T T T T T T T T T T T T T T T T T T T N N

Pi:

while (true) {
// Unkritisch

O: x[1] = x[1-1] + 1;

1: wait(x[1-1]==0|x[1]<x[1-11])
// Kritischer Bereich

2 x[1] = 0O;

}

Unendlicher Zustandsraum
X;, X1.; konnen sich beliebig hochschaukeln

Immerhin kann man mit SMV beweisen:

G (x<k) = G (—ug.kritisch v —u;.kritisch)

Model Checking

Y

1 HMODULE main

2 VAR

3 x0 : 0..99;

4 x1 : 0..99;

5 ul: process user(x0,xl);

& ul: process user(xl,x0);

7 ASSIGH

8 init (x0):=0;

o init{x1):=0;

i0 LTLSPEC -- Sicherheit

11 Cix1<98) -> o('u0.critical | 'ml.critical)

12 LTLSPEC -- Lebendigkeit

13 G (ul.trying -> F nl.ecritical)

14

15 MODULE user(ich,du)

1 VAR

17 pc : 0 2;

17 ASSTIGH

19 init{pc) := 0;

20

21 next (pc) := case

2z tryving

23 | waiting & ! (du=0 | ich<du}): 1;

24 TRUE t{pctl) mod 3;

25 esac;

26

27 next {(ich) := case

28 trving (da+1) mod 100;

29 critical : 0;

a0 TRUE ich;

31 esac;

32 DEFINE

23 tryving pc=0;

34 waiting = po=1;

35 critical := pc=2;

36 FATRHESS

chi running 3
T 1.1 CLOT JUTTIntT, 1 IIIIIPPD UITHNvoroital IVIGIUUIB



Si1simulation

m Bakery=(SI,— L, AP)mit

c
—_

»
»

S = {(up.pc, us.pc, Xg,%1)€ 3x3XNxN }
AP = { ug.trying, u;.trying, ug.critical, us.critical }

= nur diese sind fir die interessierenden Eigenschaften notwendig
— : SMV-Spezifikation

L,I : sieche DEFINE-Klauseln und init-Klauseln

try wait crit
N

> U
m Bisimulation

try  wait crit

s~s' = L(s)=L(s")

= also Unterteilung in mindestens 9 Klassen:

u.trying,u;.critical, u.waitng := —(u.trying v u,.critical)

= hoffen, dass die Klasse (ug.criticalA u,.critical) leer ist

o :(1,1x:<x,)
D (1,1,%5¢%)

Umkehrung gilt nicht: s~ s' < L(s)=L(s') definiert keine Bisimulation, denn

s s=(1,1,1,2) Fuywait A u.wait und s'=(1,1,2,1) F uywait A u,.wait
= aber: s— t € u,.crit, dagegen s' -~ t' € u,.crit

Also Aufteilung der Klasse (ug.wait A uy.try)
m Zustdnde x mit x —» te u.crit

= andere ( Zustdnde y mity — u,.crit )
Model Checking
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m  Wir faktorisieren nach der groBten Bisimulation
und erhalten als Quotient ein endliches System

m  Eine Klasse ist leer, eine Klasse wird aufgeteilt

Das resulti de System hat 9 Zustand : i
as resultierende System hat 9 Zustdnde Diese Zustandsmengen sind

die Klassen der groften
Us Bisimulation:

1 (PCo.PC1.X0.X1)

s /1 (£,£) = (0,0, 0, 0)
A (t,w) = (0,1, 0, %x,>0)
5 ( (t,c) = (0,2, 0, X1>O)
; S (w,t) = (1,0, X4>0,0)
> v ‘ (w,w), = (1,1, X1>XO>O)
. g (w,w), = (1,1, Xg>Xx;>0)
(w,c) = (1,2, Xp>X%;>0)
> U (c,t) = (2,0, XO>O, 0)
try wait crit 0 (c,w) (2,1, X1>XO>O)

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg



Haufig verwendete CTL-Formeln

Model Checking

Sicherheit: in jedem erreichbaren Zustand gilt v

AG(vy)
Lebendigkeit. ein Zustand mit vy ist erreichbar:

EF(v)

i

Response . ¢ zieht unweigerlich v nach sich
AG(p = AF v)

Non-blocking : ¢ eroffnet di Maglichkeit, v zu erreichen
AG(p = EF v)

© H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg



m  In SMV kann man mit dem Schlisselwort
SPEC
beliebige CTL-Formel ¢ spezifizieren.
m SPEC ¢ heif}t:

In jedem Anfangszustand ist ¢ wahr.
Hdufig sind die Formeln von der Art:

AG o.

m  Mit dem Schlisselwort LTLSPEC
spezifiziert man LTL-Formeln y

m LTLSPEC vy heifit:
In jedem Anfangszustand gilt:
Ay

Model Checking

(T UltraEdit-32 - [C:\Dokumente und Einstellungen\Peter\Desktop\NeueVo. .. E|E|E|

ﬁ File Edit Search Project View Format Column Macro Advanced Window Help _— |5 i

EmphPﬂemsnnsmvl

L33TGN i
init (turn) =0 i
init (flag[0]) := FALSE:
init (flag[1]) := FALSE:

SPEC  —- Sicherheit - CTL

L '[PO.critical & Pl.critieal)

SPEC —- Lebendigkeit - CTL
Lz AF PO.critical € LG AF Pl.critical:

LTL3PEC -- Zicherheit - LTL
i '{PO.eritical & Pl.critical)

LTLIPEC -- Lebendigkeit - LTL
& F PO.critical € G F Pl.oritical:

LTL3ZPEC -- HNo deadlock
> (PO.waiting & Pl.waiting -> F [('PO.waiting | 'Pl.waiting)):

«| | b
For Help, press F1 Ln 33, Cal, 26, CO D05 Mod: 22.03.2003 11:13:12  File Size:




Spezifikationsmuster in CTL

m  Gewisse Muster tauchen in Spezifikationen immer wieder auf. Sie lassen sich in CTL
formulieren

m  Wir benutzen hier W (weak until, unless ) mit der Definition
pWq = (6p)v(pVaq)

Universalitat p gilt immer Existenz p gilt irgendwann
Global AG(p) Global AF(p)
vor r Al(p vV AG(-r) W] vor r A[-r W (p A —r)]
nach g AG(q = AG(p)) nach g Al-q W (q A AF(p))]
zwischen q und r | AG(gA-r = Al(pVAG(-r)) W r]) zwischen q und r | AG(gA-r = A[-r W (p A =)
¢ e a
q p "
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Spezifikationsmuster in CTL

m Wichtig sind Prdzedenz und Response-Eigenschaften

Prdzedenz |svorp Response | s reagiert auf p

Global A[-p W s] Global AG(p = AF s)

vor r Al(=p vV AG(—r) W (s v r)] vor r Al((p =A[-r U (sA-r)]) v AG(-r)) W]
nach q Al=q W (q A A[=p W s])] nach q Al-q W (g A AG(p = AF(s))]
zwischen AG(qA-r zwischen | AG(gA-r = A[((p = A[-r U (sA-n)]) vV
qundr = Al(=p VAG(=1) W (s Vr)) qundr AG(-r)) W r])

¢ O o

q S p r

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg



ZERTERRN
SO Mo
S
o\
c, z7 c""
\ /)
02\ )

I 5l
.»g ;:,'-;__S'
% ‘-—‘ =
225

Aquivalenz von CTL und LTL-Formeln

m LTL kann man nicht unmittelbar mit CTL vergleichen

LTL-Formeln ¢ gelten fiir Pfade
CTL-Formeln ¥ gelten fiir Zustdnde

m Aus einer LTL-Formel ¢ gewinnen wir die Formel Ao mit
der Semantik

s kE Ap :< Fiir alle o€ Paths(s). o E ¢
m Secien ¢ aus LTL und ¥ aus CTL. Wir definieren

=Y & Fir jede Kripke-Struktur und jedes se S gilt
SFAp=sEY

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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Ausdruckbarkeit von CTL in LTL ?

m AG EF p ldasst sich nicht in LTL ausdriicken

Model Checking

Beweis: Jede LTL-Formel, die in K, gilt, gilt auch in K, ,
wieso ... ?

K1 KZ

(3)
N (I
sk AG EF g s¥ AGEFq

Andererseits AG EF q in Ky, nicht aber in K,.
Daher kann AG EF p nicht dquivalent zu einer LTL-Formel sein.

© H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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Satz von Clarke u. Draghicescu

Gegeben: CTL-Formel ¥
Gefragt: Gibt es eine LTL-Formel ¢ mit ¥ =¢ ?

m Sei g die LTL-Formel, die aus ¥ entsteht, wenn man
alle Pfad-Quantoren wegldsst

Satz (Clarke,Draghicescu): Entweder gilt ¥ = vy, oder
es gibt keine zu ¥ dquivalente LTL-Formel.

m  Anwendung: EG AF p ist nicht in LTL ausdriickbar

sk EG AF p
sk AGFp

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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usdruckbarkeit von LTL In CTL

m  Kann man die LTL-Formel FG p durch eine dquivalente CTL-Formel ausdriicken ?
m Erster Versuch: AF AG p
m AFAGp = AFGp gilt immer. Was ist mit der Riickrichtung ?

G s )
:O:

Kripke-Struktur (L(O)=p) zugehdoriger
Berechnungsbaum
sEAFGp  aber skF—-AF AGp (bisimilare Kripke-Struktur)

Folgerung: AFGp %> AF AG p

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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Ausdruckbarkeit (3)

m  Kann man die LTL-Formel FG p durch eine dquivalente CTL-Formel ausdriicken ?
m Zweiter Versuch: AF EG p

A

% \
S0 \
2\

z 7))z

Z|ml

/)

/

Kripke-Struktur (L(O)=p) zugehdoriger
Berechnungsbaum
sEAFEGp aber s#AFGp (bisimilare Kripke-Struktur)

Folgerung: AF EG p 7& AFGp

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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CTL”

CTL* steht fir Extended Computation Tree Logic. Neben Aussagen lber Zustdnde gibt es
auch Aussagen uber Pfade. Wir definieren, ausgehend wieder von einer Menge P von atomaren
Ausagen durch wechselseitige Rekursion :

Zustandseigenschaften Pfadeigenschaften
SProp .= P PProp .= init SProp
| A PProp | X PProp
| E PProp | PProp U PProp
| SProp A SProp | PProp A PProp
| = SProp | = PProp

Die restlichen logischen Konnektoren, true, false, —,v,A,=,< fassen wir wie iblich als
Abklrzungen auf. Ebenso seien die temporalen Operatoren F, G und W wie ublich definiert.
"init" wird ublicherweise weggelassen.

Neu gegeniiber CTL ist, daB die Pfadeigenschaften geschachtelt und boolesch kombiniert
werden konnen. So ist in CTL* z.B. A(pUg A Xr) erlaubt, in CTL nicht.

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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“Semantik von CTL*

Sei K=(S,R,L) eine beliebige Kripke-Struktur.
Fiir einen beliebigen Zustand s €5 , einen Pfad ¢ =(s,,,...,5,,...) Sowie
firp €P, ¢, v €PProp definieren wir :

CTL* Syntax : Definition der CTL* Semantik :
PProp | init SProp c Finitp  gdw. soFp
| X PProp
| PProp U PProp cEXo gdw. 6l F @
| PProp A PProp

cE@U vy gdw. JkeNat. okEwy A Vi<k o E Q.

| — PPr'Op
SProp ::= AP sFp gdw.p € L (s)
| A PProp
| E PProp sE A ¢ gdw. fiir alle Pfade o mit 6(0)= s gilt cF @
| SProp A SProp

| = SProp s F E ¢ gdw. esgibt einen Pfad o mit c(0)=sund o F ¢

Die Semantik der Booleschen Junktoren definieren wir wie tblich.

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg



CTL* beinhaltet sowohl LTL, als auch CTL.
LTL und CTL sind in ihrer Ausdruckskraft unvergleichbar.

Es gibt in LTL fir die Praxis niitzliche Ausdriicke, fiir die es keinen
dquivalenten CTL-Ausdruck gibt, z.B.
A[GFp =>Fq]

Dennoch kann CTL mehr Zustdnde trennen als LTL.

In CTL*, aber nicht ausdriickbar in (CTL U LTL):
E[GF p] CTL*

In CTL aber nicht ausdriickbar in LTL:
AG EF p

In LTL aber nicht ausdriickbar in CTL:
A[ GFp =Fq]

Model Checking © H. Peter Gumm, Philipps-Universitat Marburg
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Definieren Sie EF, EW, AX, AF, AG, AU und AW
analog wie EX, EG und EU und zeigen Sie die Aquivalenzen
EF¢Q = E[trueV Q]
AG 0= —EF — ¢
AloUy] ==EG6—y A—E [(¢ A—w) U (—o A—y) ]
EloWyl= A (¢ A—y) U (=9 A—y) ]
AloWyl= =A[(0 A—y) U (=0 A=) ]
Zeigen Sie: In LTL gilt FX p = 1 XFp, in CTL gilt jedoch nicht: AF AX p =1 AX
AF p.
Zeigen Sie, dass A(p U AXy) = A(e U Xv) gilt, nicht aber die Umkehrung.
Ist K=(S,R AP) Krlpke Struktur mit groBter Bisimulation
- Zeigen Sie: ~ ist eine Aquivalenzrelation
- Zeigen Sie, dass fir die minimale Kripke-Struktur K. gilt:
-B-= (s,[s]~) ist eine totale Bisimulation
- B ist die grosste Bisimulation zwischen K und K.
Definieren Sie die Relation = 1 analog zu =.1,. Wir haben gezeigt, dass =, eine
Bisimulation ist.
- Was geht schief, wenn Sie den Beweis analog fiir = 1 fihren wollen ?
- Finden Sie ein Kripke-System und Zustdnde s, s', die LTL-dquivalent sind, nicht
aber bisimilar.
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~Aufgabe 7

a) Implementieren, spezifizieren und
verifizieren Sie den Bakery-Algorithmus fir
drei User.

b) Die nebenstehende Variante des Bakery-
Algorithmus (fir zwei User) erlaubt diesen,
entweder lustlos in der Bdckerei
herumzulungern (idle) oder zu versuchen, den
kritischen Bereich zu erreichen. Berechnen Sie
beziiglich AP={u,.trying, ug.critical, u;.trying,
us.critical} die groBte Bisimulation und
skizzieren Sie den Quotienten (Hinweis: dieser
hat 16 Zustdnde).

Model Checking
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MODULE main

VAR
x0 : 0..99;
x1 : 0..99;

ul: process user(x0,xl);
ul: process user(xl,x0);
ASSTGH
init {(x0):=0;
init{x1):=0;
(x1<98) -= (lud.critical | 'ul.ecritical)
LTLSPEC -- Lebendigkeit
(ul.trving -= nl.critical)

MODULE user (ich,du)

VAR
pc 0 .. 3;
ASSTGH
init{pc) := 0;
next (pc) = case
idle {0,1};
waiting & ! {(du=0 | ich<du): 2;
TEUE :(pc+l) mod 4.
esac);
next (ich) := case
trving (da+1) mod 100;
critical ¢ 0;
1 : ich;
esac);
DEFIHNE
idle 1= po=0;
trying = pc=1;
waiting = pc=2;
critical := pc=3;
FATEHESS
running




