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Zusammenfassung

Die formale Beschreibungstechnik Estelle wird in einem internationalen Standard
definiert. Ein Hauptnutzen einer formalen Semantik fiir eine Beschreibungsspra-
che besteht darin, dafl sie die formale Verifikation von Systembeschreibungen
ermoglicht. Leider ist die im Standard enthaltene Semantikdefinition fiir Estelle
nicht formal (und versténdlich) genug, um formale Verifikation zu ermdglichen.
Daher wird in dieser Arbeit ein Ansatz entwickelt, um die Semantik von Estelle
vollstandig formal und in einer fiir die Verifikation geeigneten Weise zu definie-
ren. Fiir diesen Ansatz werden ausfiihrliche Untersuchungen angestellt, insbesonde-
re {iber die Methoden der Verifikation, die unterstiitzt werden miissen, und iiber eine
geeignete Darstellung der sogenannten , Transitionen“ von Estelle. Um die hieraus
resultierenden Forderungen zu erfiillen, wird ein neuer Formalismus entworfen, in
dem Lamports temporale Logik der Aktionen und Dijkstras Pridikatentransforma-
toren vereinigt werden. Anschliefend wird die Definition der gesamten Semantik
von Estelle skizziert und die Definition des ,Kerns von Estelle“, des sogenann-
ten Ausfiihrungsmodells, in diesem Formalismus vollstindig ausgefiihrt. Es zeigt
sich, daf} der neue Ansatz die formale Verifikation von Estelle-Spezifikationen - bei
mechanischer Unterstiitzung - nun mdglich erscheinen 148t. Eine Ausarbeitung der
Details des zum Formalismus gehorigen Schluflsystems und der skizzierten Gesamt-
Semantik verbleibt allerdings zukiinftigen Arbeiten.

English abstract

The formal description technique Estelle is defined by an international standard.
A main advantage of a formal semantics for a description language is that it al-
lows the formal verification of a system description. Unfortunately, the semantics
definition in the Estelle standard is not formal (and intelligible) enough to render
possible formal verification. So, this paper developes a way of how one can define
a totally formal semantics for Estelle, suitable for verification. For this, extensive
investigations are made, especially on the methods of verification that have to be
supported, and on a suitable representation of the so-called “transitions” of Estelle.
To meet the resulting requirements, a new formalism is designed by merging Lam-
port’s Temporal Logic of Actions and Dijkstra’s predicate transformers. Then, the
definition of the entire semantics of Estelle is outlined and the central part of the
Estelle definition, the so-called execution model, is carried out in this formalism
completely. Our new way of defining the semantics showed that the formal verifi-
cation of Estelle specifications can become feasible (provided mechanical support is
available). However, the details of the proof system belonging to the formalism and
the outlined entire semantics will have to be elaborated in future work.



Erklarung nach §23(9) DPO

Hiermit erklére ich, daf ich diese Diplomarbeit selbsténdig durchgefiihrt habe und
daf ich keine anderen als die angegebenen Quellen und Hilfsmittel benutzt habe.

(Jan Bredereke)

© 1992 Jan Bredereke



Vorwort

Danken mochte ich dem Betreuer meiner Arbeit, Herrn Dr.-Ing. R. Gotzhein, fiir
die hervorragende Betreuung und die viele Zeit, die er dafiir verwendet hat. Die
vielen Diskussionen und Hinweise trugen wesentlich zum Gelingen der Arbeit bei.
Das #uBlerst griindliche und sorgfiltige Durcharbeiten der Zwischenversionen und
die ausfiihrlichen, konstruktiven Kommentare dazu verbesserten das Ergebnis we-
sentlich, trotz der Widrigkeiten unserer rdumlichen Trennung in der zweiten Hilfte
der Bearbeitungszeit. Gleichfalls gilt mein Dank dem Zweitbetreuer, Herrn Prof.
Dr. F. H. Vogt, fiir das standige, grofle Interesse, dafl er fiir meine Arbeit zeigte,
und fiir etliche entscheidende Anregungen.

Leslie Lamport gebiihrt Dank fiir die fruchtbaren Diskussionen {iber meine Arbeit
und fiir die freigibigen Informationen tiber die aktuelle weitere Entwicklung der
TLA. Peter Ladkin danke ich fiir hilfreiche Diskussionen iiber die TLA und iiber
meine Arbeit und fiir seine Ermutigung. Der Estelle-Arbeitsgruppe am Fachbe-
reich Informatik verdanke ich Austausch und Information iiber aktuelle Estelle-
Aktivititen. Meinem Vater mochte ich danken fiir das aufmerksame Korrekturlesen
dieser Arbeit und fiir die Hinweise zu formalen Aspekten des Textes.

Hamburg, im Mai 1992

Jan Bredereke



Inhalt

Zusammenfassung / English abstract i
Vorwort iii
Inhaltsverzeichnis iv
1. Einleitung 1

2. Was ist Estelle

2.1 Ein kurzer Uberblick 4
2.2 Kleine Einschrénkungen des Sprachumfangs 12

3. Grundlagen: Semantikdefinitionstechniken

3.1 Methoden zur Definition der Semantik formaler Sprachen 13
3.2 Abstrakte Automaten 15
3.3 TLA: Die temporale Logik der Aktionen 17
3.4 Pradikatentransformatoren 26
3.5 Einige neue, niitzliche Prédikatentransformatoren 36

4. Wahl einer Semantikdefinitionstechnik fiir Estelle

4.1 Auswahl einer grundsitzlichen Semantikdefinitionsmethode 38
fiir Estelle

4.2 Welche Beweismethoden miissen unterstiitzt werden 42

4.3 Verschiedene prédikatenlogische Darstellungsformen 47
fiir Estelle-Transitionen

4.4 Das untersuchte Beispiel: Der Euklidische Algorithmus 48

4.5 TUntersuchung der pradikatenlogischen Darstellungsformen 52
fiir Estelle-Transitionen

4.6 Zusammenfassung der Diskussion 68

5. TLA/PT: Erweiterung der TLA um Pridikatentransformatoren

5.1 Syntax und Semantik der TLA/PT 70
5.2 Strukturierte Variablen in der TLA/PT 78
5.3 Schlufiregeln der TLA/PT 81
5.4 Weiteres aus der TLA™ fiir die TLA/PT 83

6. Beschreibung der Semantik von Estelle-Texten in TLA/PT

6.1 Konzept der Semantikbeschreibung 84
6.2 Ein Demonstrationsbeispiel 89
6.3 Beschreibung von Typvereinbarungen 91
6.4 Beschreibung der Modulstruktur 94
6.5 Beschreibung von Interaktionspunkten 101
6.6 Beschreibung der Kommunikationsstruktur 109

6.7 Beschreibung des Transitionsteils 112



7. Definition des Ausfiihrungsmodells

7.1 Das Ausfithrungsmodell ohne quantitative Zeitaspekte
7.2 Das Ausfiihrungsmodell mit quantitativen Zeitaspekten

8. Ergebnisse
9. Ausblick

10. Literaturverzeichnis

11. Abbildungsverzeichnis

Anhang: Gesammelte Definition der TLA/PT

120
133

142

148

151

158

159






1. Einleitung

Estelle ist eine formale Beschreibungstechnik (FDT) fiir die Spezifikation von ver-
teilten informationsverarbeitenden Systemen, insbesondere von Kommunikations-
diensten und -protokollen des OSI-Basisreferenzmodells ([ISO817).!

Ganz allgemein werden Systeme mit einer (textuellen) Beschreibungstechnik be-
schrieben, indem eine Zeichenkette angegeben wird. Die Syntax der Beschreibungs-
technik legt fest, welche Zeichenketten zur Beschreibungstechnik gehoéren, und ihre
Semantik legt die Bedeutung der Zeichenketten fest, also welche Zeichenketten wel-
che Systeme beschreiben.

Es ist schon ldnger iiblich, die Syntax einer Beschreibungstechnik mit Hilfe einer
geeigneten Grammatik formal zu definieren. (Genauer gesagt: Den kontextfreien
Anteil der Syntax.) Fiir die Semantik der Beschreibungstechnik ist eine Formalisie-
rung dagegen nicht so einfach wie fiir ihre Syntax.

Es gibt aber eine ganze Reihe von Griinden, auch die Semantik einer Beschreibungs-
technik formal zu definieren. (Diese gelten sowohl fiir herkémmliche Programmier-
sprachen wie auch fiir abstraktere Spezifikationstechniken.)

1) Eine solche Definition der Semantik ist eine Prizisierung der weiterhin vorhan-
denen natiirlichsprachlichen Beschreibung. Der Anwender kann mit ihrer Hilfe
Zweifelsfille entscheiden.

2) Falls die Konstruktion von automatischen Ubersetzern fiir diese FDT sinnvoll
ist, das heifit falls effiziente Verfahren existieren, dann gibt es fiir die Kon-
struktion hinreichend genaue Vorgaben (einschliefilich aller bewuft gelassenen
Freiheiten fiir den Implementator.)

3) Die Eigenschaften eines beschriebenen Systems lassen sich analysieren, und
die Beschreibung kann gegen eine (noch) abstraktere formale Beschreibung
verifiziert? werden.

4) Die Generierung und Validierung von Testfillen wird erleichtert, mit denen
Implementationen des Systems getestet werden konnen. Und es wird bei der
Entwicklung der Testfille mehr maschinelle Unterstiitzung mdoglich.

5) Man erhilt theoretische Hilfsmittel, um bestehende Beschreibungstechniken zu
vergleichen und neue zu entwerfen.?

Je nach dem Ziel, mit dem eine Beschreibungstechnik entworfen wird, haben die
einzelnen Punkte ein unterschiedliches Gewicht. Darauf abgestimmt wird dann auch
die Methode der Formalisierung sein.

Im Falle von Estelle sind der erste und der dritte Punkt die wichtigsten, da Estelle
nicht in erster Linie als ausfiihrbare Sprache entworfen wurde, sondern als Spe-
zifikationssprache. Der vierte Punkt ist fiir Estelle ebenfalls wichtig, aber er ist
ohnehin mit der Eignung der FDT fiir Verifikation verbunden, da er ebenfalls mit
einer Uberpriifung von Korrektheit zu tun hat. Daher ist das Augenmerk bei einer
formalen Beschreibung von Estelle insbesondere auch auf die Eignung der Methode
fiir Verifikationsverfahren zu richten.

Wir werden hierauf zuriickkommen.

Fiir Estelle wurde von der International Standardization Organization (ISO) ein

Ein kurzer Uberblick iiber Estelle findet sich in Kapitel 2.1.

Allerdings verhindert bisher der Arbeitsaufwand fiir grofiere Systeme die Durchfithrung in
der Praxis. (Aber siehe dazu die Kapitel 8 und 9.)

Hierzu sind denotationale Beschreibungen der Semantik (siehe dazu Kapitel 3.1) am besten
geeignet ([Lam80]).



internationaler Standard beschlossen ([ISO89a]). Entsprechend zu unserer Argu-
mentation heifit es in dessen Einleitung unter anderem:*

»,Mit Hilfe formaler Techniken werden Systembeschreibungen moglich, die
vollsténdig, widerspruchsfrei, genau, knapp und unzweideutig sind. Dies
setzt voraus, daf eine formale Beschreibungstechnik in sich abgeschlossen
ist, so daf} die in ihr abgefafiten Beschreibungen sich auf keinerlei informel-
les Wissen {iber das beschriebene System beziehen miissen. Ein wichtiger
Aspekt eines formalen Systems ist, dal es Analysen durch formale Metho-
den zuldfit. Eine formale Beschreibungstechnik auf einer solchen Grundlage
kann dazu verwendet werden, die Korrektheit einer Spezifikation zu zeigen.

Die in dieser Beschreibungstechnik abgefafiten Spezifikationen und Beschrei-
bungen werden in dem Sinne als formal verstanden, dal es moglich ist, sie
unzweideutig zu analysieren und zu interpretieren®.

In den restlichen Kapiteln des Textes wird Estelle dann (nachdem es zuerst informell
anschaulich gemacht worden ist) in einer Kombination aus mathematischer Notati-
on und natiirlichsprachlichem Text® definiert. Damit ist die Beschreibungstechnik
Estelle tatséchlich formal in dem genannten Sinne, sofern die Analyse durch einen
Menschen durchgefiihrt wird, der den natiirlichsprachlichen Text verstehen kann.

Zu den Kriterien, die eine formale Beschreibungstechnik fiir die Zwecke von OSI
erfiillen sollte, wird in [ISO89a] unter anderem die Wohldefiniertheit gezihlt:

,Eine formale Beschreibungstechnik sollte ein formales Modell besitzen, das
fiir die Verifikation von Spezifikationen und Definitionen geeignet ist. Das-
selbe Modell sollte die Validierung von Implementationen, die von den in-
ternationalen Standards der OSI zugelassen werden, unterstiitzen. Dieses
Modell sollte ebenfalls einen Konformitéitstest von Implementationen un-
terstiitzen.“

Die Forderung, eine Analyse durch formale Methoden zuzulassen, wird vom Estelle-
Standard nur unzureichend erfiillt, da die jetzige Beschreibung von Estelle einem
vollstandig formalen Kalkiil nicht zugénglich ist. Dies zeigte sich zum Beispiel in
der Studienarbeit [Bre90], in der eine in Estelle abgefafite Spezifikation gegen eine
Beschreibung der gewiinschten Eigenschaften in temporaler Logik verifiziert werden
sollte. Nur die Formeln in temporaler Logik konnten direkt durch syntaktische Um-
formungen manipuliert werden. Sobald auf Eigenschaften von Estelle-Konstrukten
fiir die Korrektheitsbeweise zuriickgegriffen wurde, muf3te natiirliche Sprache ver-
wendet werden.b

Die Beweise waren zwar durchaus noch {iberzeugend, aber sie waren nicht mehr
maschinell nachpriifbar, wie dies etwa Beweise im Kalkiil der Pridikatenlogik sind.
Daher war auch keine gute maschinelle Unterstiitzung bei der Arbeit des Beweisens
moglich.

So war es wiinschenswert, Estelle auf eine formale Basis in dem Sinne zu stellen, dafl
die Bedeutung einer in Estelle abgefafiten Spezifikation in einem formalen Kalkiil,
das heifit durch syntaktische Umformungen, abgeleitet werden kann.

4 Ubersetzung des englischsprachigen Originaltextes

5 Beispiele fiir nur natiirlichsprachliche Definitionen: In Kapitel 7 wird zwar die kontextfreie
Syntax durch eine Grammatik in erweiterter Backus-Naur-Form definiert, aber die kon-
textsensitive Syntax wird nur in mit ,,Constraints“ betitelten Unterkapiteln auf Englisch
beschrieben. Auch die Definition des ,,Ausfiihrungsmodells®, zu dem wir unten noch kom-
men werden, in den Kapiteln 9.6.2 bis 9.6.5 enthidlt zwar viel mathematische Notation, aber
wesentliche Aussagen und der Zusammenhalt der Formeln sind nur in Englisch beschrieben.

6 Bei dem Text des Estelle-Standards kommt erschwerend hinzu, daB er sehr uniibersichtlich
und schlecht lesbar geschrieben ist. Es werden Hunderte von oft wenig mnemonischen Be-
griffen definiert, was zusammen mit einem umsténdlichen Schriftstil das Verstehen fiir den
Leser sehr mithsam macht.



Bei der Beschreibung der Bedeutung (Semantik) einer Beschreibungsform mit syn-
taktischen Hilfsmitteln gerdt man natiirlich immer in ein Dilemma: Um nicht nur
sinnleere Zeichenketten auf dem Papier stehen zu haben, miissen auch diese neuen
Hilfsmittel eine Bedeutung haben, die ebenfalls auf irgend eine Weise festgelegt sein
muf.” Daher ist uns nur geholfen, wenn wir es unterlassen diirfen, diese Bedeutung
explizit anzugeben.

Dies diirfen wir dann tun, wenn einerseits jeder menschliche Leser exakt die gleiche
Vorstellung von der Bedeutung haben wird und wenn andererseits die Beschrei-
bungsform so einfach ist, daf} sie von einer Maschine zu handhaben ist.

Im Gegensatz zu den in wenigen Jahrzehnten zu Abertausenden eingefiihrten No-
tationsformen der Informatik sind die wenigen Grundbegriffe der Mathematik und
der Logik in Jahrtausenden so gut gefestigt worden, und ihre Formeln sind der ma-
schinellen Verarbeitung so gut zuginglich, dafl einfache Begriffe der Pridikatenlogik
und der Mengenlehre unsere Forderung ausreichend erfiillen.

In dieser Arbeit entwickeln wir nun einen Ansatz zur durchgehend formalen Be-
schreibung der vollstindigen Semantik einer in Estelle abgefafiten Spezifikation.

Als Grundlage dazu ist zunichst ein geeigneter mathematischer Formalismus not-
wendig. Da sich der urspriinglich ins Auge gefafite Formalismus als nicht geeignet
erwies, untersuchen wir in Kapitel 4 ausfiihrlich, aus welchen Elementen unser For-
malismus aufgebaut sein mufl, um die Semantik von Estelle und inbesondere die
Semantik der sogenannten Estelle-, Transitionen“ beschreiben zu konnen. In Kapi-
tel 5 entwerfen wir dann diesen Formalismus. Dafiir legen wir die ,, Temporale Logik
der Aktionen“ (TLA) von Lamport ([Lam91]) zugrunde, und erweitern sie um
Pradikatentransformatoren, wie sie Dijkstra populir gemacht hat ([DiSc90]). Bei-
de Beschreibungsformen sind auf der Basis der Pradikatenlogik definiert, und damit
ist die oben genannte Forderung nach einer einfachen Grundlage erfiillt. Fiir unsere
»TLA /PT* skizzieren wir aulerdem iiber die Definition der Syntax und Semantik
hinaus auch das zugehorige Schluflsystem, das man benétigt, um Eigenschaften von
Spezifikationen ableiten zu konnen.

Auf der Basis der TLA/PT definieren wir in Kapitel 7 formal diejenigen Anteile
von Estelle, die unabhiingig von einer bestimmten Spezifikation sind, das sogenann-
te Ausfithrungsmodell. Die zeitliche Entwicklung eines in Estelle spezifizierten
Systems wird im wesentlichen durch die Estelle-Transitionen beschrieben, und das
Ausfiihrungsmodell bestimmt, welche der Estelle-Transitionen wann und unter wel-
chen Bedingungen dazu beitragen. Die Definition des Ausfithrungsmodells war das
gesteckte Ziel unserer Arbeit, und mit ihm formalisieren wir den ,, Kern von Estelle®.

In Kapitel 6 zeigen wir auf, wie der Text einer Spezifikation in die TLA/PT um-
gesetzt werden kann, um dieses Geriist aufzufiillen. Die Details dieser Umsetzung
und die Semantik der vielen einzelnen Teilkonstrukte von Estelle arbeiten wir dann
allerdings nicht mehr aus, da eine vollstindig ausgefiihrte Definition der Semantik
von Estelle den Rahmen einer Diplomarbeit bei weitem sprengen wiirde.

Schliefilich fassen wir zusammen, was wir in dieser Arbeit erreicht haben und wel-
che Auswirkungen dies auf das Gebiet der Verifikation von Estelle-Spezifikationen
hat, und wir beschreiben, was noch zu tun verbleibt, um unsere Ergebnisse bis zur
Anwendung in der Praxis zu tragen. (Kapitel 8 und 9)

7 Hier besteht eine Verwandschaft mit dem hermeneutischen Zirkel der Philosophie: Dieser
besteht in der Tatsache, dafl von dem, was Gegenstand des Verstehens werden soll, vorher
bereits durch eigene innere Erfahrung Wissen vorhanden sein muf8 ([Mey90]). Es kann kein
Verstehen geben ohne ein bereits vorhandenes Vorwissen.



2. Was ist Estelle
2.1 Ein kurzer Uberblick

Estelle ist eine formale Beschreibungstechnik (FDT) fiir die Spezifikation von ver-
teilten informationsverarbeitenden Systemen, insbesondere von Kommunikations-
diensten und -protokollen des OSI-Basisreferenzmodells ([ISO81]). Estelle wurde
von der International Standardization Organization (ISO) entwickelt und besitzt
seit 1989 den Status eines internationalen Standards ([ISO89a]).

Eine gute Einfiihrung in Estelle stellt [BuDe87] dar. Im folgenden werden wir uns
teilweise locker an diesen Artikel anlehnen. Wir werden allerdings die Syntax von
Estelle nicht nidher beleuchten, da sie fiir unsere weitere Arbeit nicht wichtig ist
und die gesamte Beschreibung aus [BuDe87] den Rahmen dieses Kapitels bereits
sprengen wiirde. Wir beschrinken uns daher auf die Darstellung der Estelle-ty-
pischen semantischen Konzepte. Am Ende dieses Kapitels werden wir allerdings
eine Estelle-Spezifikation eines kleinen Schreiber-Leser-Systems angeben, damit
sich der Leser dieser Arbeit wenigstens eine Vorstellung von den Notationen fiir die
Konzepte machen kann.

Ein mit einer Estelle-Spezifikation beschriebenes System ist aufgebaut aus einer
dynamischen Struktur von erweiterten endlichen Automaten, die miteinander kom-
munizieren, und deren Zustandsiibergéinge im wesentlichen durch Pascal-artige An-
weisungen beschrieben werden.

Die Komponenten der dynamischen Struktur werden Modulinstanzen genannt. Sie
konnen Punkte besitzen, an denen sie Nachrichten annehmen und abgeben kénnen,
diese werden Interaktionspunkte genannt. Die moglichen Zustandsiibergéinge einer
Modulinstanz werden durch sogenannte Estelle- Transitionen® festgelegt. Besitzt
eine Modulinstanz mindestens eine Estelle-Transition, so wird sie aktiv genannt,
sonst inaktiv.

Modulinstanzen kénnen hierarchisch strukturiert sein, das heifit, eine Modulinstanz
kann Sohn-Modulinstanzen enthalten. ,Enthalten“ bedeutet, dafl von der dufleren
Schnittstelle her nur die Vater-Modulinstanz sichtbar ist, da3 deren Funktionalitit
aber mit Hilfe einer Untergliederung in weitere Modulinstanzen spezifiziert werden
darf. Es gibt genau festgelegte, recht differenzierte Regeln fiir das Zusammenspiel
der Modulinstanzen in der Hierarchie.

Eine Grundregel lautet, dafl alle Sohn-Modulinstanzen blockiert sind, solange die
Vater-Instanz noch Aktionen durchfithren kann. (Hierdurch werden Konflikte bei
dem Zugriff auf gemeinsame Ressourcen vermieden.) Auf8er dieser Vater-Sohn-Vor-
rangregel gibt es die Moglichkeit, verschiedene Grade von Parallelitéit zwischen den
Sohn-Modulinstanzen zu spezifizieren. Dies geschieht durch die Angabe von Klas-
senattributen fiir die Modulinstanzen. Eine Modulinstanz kann eines der folgenden
Attribute besitzen:

8 Wir verwenden in dieser Arbeit den Begriff ,, Estelle-Transition®, um diesen Teil einer Estel-
le-Spezifikation sprachlich von den ,, Transitionen® eines endlichen Automaten zu unterschei-
den. Estelle-Transitionen beschreiben zwar Transitionen, aber erstens besitzen sie noch ei-
nige zusidtzliche Eigenschaften, und zweitens gibt es Transitionen von Modulinstanzen, die
keine Estelle-Transitionen sind. Wir werden solche nicht explizit spezifizierten Transitionen
im Zusammenhang mit dem Ausfithrungsmodell von Estelle kennenlernen. (Stichworte dort:
»Management-Phase“, ,, Auswihlen von Estelle-Transitionen®)



SystemProcess
SystemActivity
Process
Activity

Auf den obersten Hierarchie-Ebenen diirfen die Modulinstanzen ohne Attribut sein,
sie miissen dann inaktiv sein. Diese Art von Modulinstanzen gibt sozusagen den
statischen Grobaufbau des Systems an. Die S6hne solcher Modulinstanzen miissen
entweder ebenfalls ohne Attribut oder aber System—-Modulinstanzen sein.

Diese werden auch Subsysteme genannt und miissen der Klasse SystemProcess
oder SystemActivity angehoren. Sie arbeiten vollig unsynchronisiert. Die weite-
ren Nachfahren von System-Modulinstanzen miissen eines der beiden Attribute
Process oder Activity besitzen.

Mit dem Attribut Process oder SystemProcess spezifiziert man fiir die Sthne
dieser Modulinstanz eine synchrone Parallelitét: Es wird fiir alle ihre Sohne jeweils
eine durchzufithrende Aktion ausgewihlt, und dann wird gewartet, bis alle S6hne
damit fertig sind. Anschlielend beginnt der Vorgang von vorn.

Bei dem Attribut Activity oder SystemActivity wird dagegen nichtdetermini-
stisch immer nur ein einziger der Sohne ausgewihlt, um eine Aktion durchzufiihren.
Diese Modulinstanzen diirfen nur noch Sohne ebenfalls aus der Klasse Activity be-
sitzen. So wird die Abwesenheit von Parallelitit spezifiziert.

Nachdem wir die Hierarchie der Modulinstanzen erldutert haben, miissen wir noch
ein Wort zur Erzeugung und Vernichtung von Modulinstanzen verlieren. Eine Estel-
le-Spezifikation spezifiziert immer genau eine sogenannte Spezifikations-Modulin-
stanz. Dies ist die oberste Modulinstanz der Hierarchie, und sie existiert von Anbe-
ginn an und fiir immer. Jedoch fiir alle weiteren Modulinstanzen werden lediglich
generische Vorlagen spezifiziert, die Moduldefinitionen oder kurz Module.

Aufgrund der syntaktischen Regeln muf} die Hierarchie der Moduldefinitionen sta-
tisch und endlich sein. Entsprechend ist auch die maximale Tiefe des Baumes von
Modulinstanzen in jeder Situation statisch festgelegt. Die Breite des Baumes da-
gegen wird von Estelle nicht begrenzt. Eine bereits existierende Modulinstanz, wie
zum Beispiel die Spezifikations-Modulinstanz, kann mit Hilfe einer Moduldefinition
eine beliebige Anzahl von (gleichartigen) Sohn-Modulinstanzen erzeugen.

Wo eine Vater-Moduldefinition also jeweils eine Sohn-Moduldefinition besitzt, kann
eine zugehorige Vater-Modulinstanz also n Sohn-Modulinstanzen besitzen. Um-
gekehrt gibt es zu jeder Sohn-Modulinstanz stets genau einen Vater. (Da eine
Sohn-Modulinstanz ihrerseits wiederum Sthne erzeugen kann, kann es also zu ei-
ner Moduldefinition nicht nur danach geschaffene ,Briider* geben, sondern auch
,» Vettern®.)

Das Erzeugen einer Modulinstanz, ebenso wie das Vernichten, ist immer Teil einer
Estelle-Transition der jeweiligen Vater-Modulinstanz. Auch inaktive Modulinstan-
zen konnen Sohne erzeugen, da jede Modulinstanz unabhingig von den gewohn-
lichen Estelle-Transitionen eine besondere Initialisierungstransition besitzen darf,
die gleichzeitig mit der Erzeugung dieser Modulinstanz zur Anwendung kommt. Die
Initialisierungstransition darf ausdriicklich auch weitere Sohn-Modulinstanzen er-
zeugen. Falls eine Modulinstanz inaktiv ist, ist die Struktur ihrer (direkten) Séhne
anschlielend folglich statisch.

Die Definition eines Moduls zerfillt in zwei Teile. Einerseits wird die duflere Schnitt-
stelle festgelegt, und andererseits wird, getrennt davon, eine innere Verhaltensbe-
schreibung dazu festgelegt. Erstere wird auch als Modulkopf, letztere auch als Mo-
dulrumpf bezeichnet. Durch die getrennte Definition ist es moéglich, zu einem Modul-



kopf mehrere, verschiedene Modulriimpfe zu definieren, die wahlweise zur Erzeugung
einer Modulinstanz verwendet werden kénnen. Es ist auch moglich, die Definition
des Modulrumpfes (vorldufig) offenzulassen, indem man ihn mit dem Schliisselwort
external deklariert.

Der Zugriff auf Modulinstanzen erfolgt iber Modulvariablen. Bei jeder Erzeugung
einer Modulinstanz muf} eine Modulvariable angegeben werden, iiber deren Namen
die Modulinstanz kiinftig angesprochen werden kann. Wird zu einer Modulvariablen
eine neue Modulinstanz erzeugt, bevor die alte vernichtet worden ist, so existiert
die alte Modulinstanz weiterhin, kann aber nur noch indirekt angesprochen werden
(zum Beispiel iiber ihre Kommunikationsverbindungen). Auf diese Weise konnen
dynamisch beliebig viele Modulinstanzen erzeugt werden, ohne daf} die statische
Zahl der Modulvariablen-Vereinbarungen ein Hinderungsgrund wire.

Nachdem wir die Modulinstanzen eingefiihrt haben, kommen wir nun dazu, wie die-
se miteinander kommunizieren konnen. Abgesehen von einer recht eingeschriankten
Moglichkeit des Zugriffs auf gemeinsame Variablen?, kommunizieren die Modulin-
stanzen nur durch den Austausch von Nachrichten (auch Interaktionen genannt).
Die Schnittstellen, an denen sie Nachrichten abgeben und annehmen kénnen, hei-
Ben Interaktionspunkte. Die Kommunikation ist immer asynchron, die sendende
Instanz muf} niemals auf die Annahme durch den Empfinger warten. Die Nachricht
wird an eine unbeschrinkte FIFO-Warteschlange angehiingt und kann spéiter vom
Empfinger dort abgeholt werden.

Die Weiterleitung der Nachrichten wird durch eine Kommunikationsstruktur
bewirkt, die aus einer dynamisch verinderbaren Konfiguration von (Interak-
tions-)Punkt-zu-Punkt-Verbindungen besteht.

Mit der Vereinbarung sogenannter Kandle werden die Eigenschaften der Interak-
tionspunkte festgelegt. Da in Estelle eine Kommunikationsverbindung immer zwi-
schen genau zwei Punkten besteht, besitzt eine solche Verbindung immer zwei Rich-
tungen, und fiir beide wird jeweils eine Menge von zuldssigen Nachrichten spezifi-
ziert. Zu jedem Kanal gibt es somit zwei mégliche Rollen, die ein Interaktionspunkt
iibernehmen kann. Fiir jeden Interaktionspunkt muf in der Spezifikation (statisch)
festgelegt werden, welche Rolle er fiir welche Art von Kanal iibernehmen soll.

Die eben erwidhnte Menge von zuldssigen Nachrichten wird jeweils durch eine
Aufzdhlung von Bezeichnern deklariert, die die verschiedenen Nachrichten kenn-
zeichnen. Zusétzlich ist es moglich, Nachrichten zu parametrisieren. Ein Beispiel:
request(x: Integer; y: Boolean) Auf diese Weise wird gleich eine ganze Klasse
von Nachrichten auf einmal deklariert.

Mit der Connect-Operation kénnen zwei Interaktionspunkte derselben Art von Ka-
nal, aber mit entgegengesetzten Rollen, einander zugeordnet werden. Die Nachrich-
ten, die an dem einen abgesandt werden, werden ab dann am anderen empfangen
und umgekehrt. Die Ubertragung geschieht dabei augenblicklich, die Nachricht wird
mit der Aktion des Absendens in die Warteschlange des Empfiingers eingereiht. Mit
der Disconnect-Operation kann die Verbindung wieder geldst werden.

Ein Interaktionspunkt kann extern sein, das heifit, daf} er fiir die iibergeordnete Mo-
dulinstanz sichtbar ist, oder er kann intern sein, so daf er nur der eigenen Modulin-
stanz bekannt ist. Es diirfen nicht beliebige Interaktionspunkte verbunden werden,
die Hierarchie der Modulinstanzen muf3 beachtet werden. Mit der Connect-Ope-
ration diirfen nur interne Interaktionspunkte derselben Modulinstanz verbunden
werden, oder jeweils an deren Stelle auch externe Interaktionspunkte der direkten

9 Eine Vater-Modulinstanz darf auf die als ,exportiert“ deklarierten Variablen ihrer Sohn-
Modulinstanzen zugreifen.



Sohn-Modulinstanzen.

Es ist moglich, eine solche Sohn-Modulinstanz in einer strukturierten Weise zu
spezifizieren, so dafl diese die Bearbeitung der Nachrichten nicht selbst ibernehmen
mufB, die tiber ihren externen Interaktionspunkt iibertragen werden. Sie kann die Be-
arbeitung auch einer ihrer eigenen Sohn-Modulinstanzen iiberlassen. Hierfiir kann
sie mit der Attach-Operation ihren externen Interaktionspunkt mit einem exter-
nen Interaktionspunkt ihrer Sohn-Modulinstanz verbinden. Voraussetzung dafiir
ist, da} beide Interaktionspunkte die gleiche Rolle fiir die gleiche Art von Kanal
spielen. Eine solche Verbindung kann sich iiber mehrere Rekursionsstufen durch die
Modulinstanz-Hierarchie fortsetzen, und sie ist natiirlich ebenso auch fiir die zwei-
te Seite der Connect-Verbindung moglich. Eine Kommunikation kann nur zwischen
den beiden Endpunkten einer solchen Kette stattfinden; eine solche Kette wird auch
Link genannt. Gelost werden kann eine mit der Attach-Operation hergestellte Ver-
bindung entsprechend mit der Detach-Operation.

Es wurde bereits erwihnt, dafl die an einem Interaktionspunkt empfangenen Nach-
richten in einer FIFO-Warteschlange zwischengespeichert werden. Hier sind zwei
wichtige Félle zu unterscheiden. Jedem Interaktionspunkt, der mit dem Attribut
Individual Queue deklariert worden ist, wird eine eigene, getrennte Warteschlan-
ge zugeordnet. Ist ein Interaktionspunkt aber mit dem Attribut Common Queue de-
klariert worden, dann werden seine Nachrichten in eine FIFO-Warteschlange ein-
geordnet, die alle derartigen Interaktionspunkte dieser Modulinstanz gemeinsam
benutzen. An jedem Interaktionspunkt konnen zwar weiterhin nur die fiir ihn be-
stimmten Nachrichten entnommen werden, aber die erste Nachricht in der Warte-
schlange blockiert jeweils so lange alle weiteren, bis sie entnommen wurde.

Kommen wir nun dazu, wie das aktive Verhalten einer Modulinstanz spezifiziert
wird. Thre Verhaltensbeschreibung basiert wie bereits erwéhnt auf dem Modell des
erweiterten endlichen Automaten. Jede Modulinstanz besitzt also einen (lokalen)
Zustand, und sie besitzt eine endliche Menge von moéglichen Zustandsiibergéngen,
die (Estelle-)Transitionen. Der Zustand wird insbesondere gekennzeichnet durch
den Hauptzustand, der aus einer besonders deklarierten, endlichen Menge von mogli-
chen Werten stammen muf}. Erweitert werden kann der Zustand dadurch, daf fiir die
Modulinstanz auch gewthnliche Variablen wie in Pascal deklariert werden kénnen.
Die Zustandsiibergénge zerfallen in zwei Teile: Der erste Teil legt fest, unter welchen
Bedingungen der Ubergang stattfinden kann, und der zweite legt die Wirkungen da-
bei fest. Fiir jede Modulinstanz kann immer nur eine eigene Estelle-Transition zur
Zeit den Zustand verdndern.

Folgende Bedingungen konnen fiir eine Estelle-Transition angegeben werden: Mit
einer sogenannten From-Klausel kann gefordert werden, daf sich die Modulinstanz
in einem bestimmten Hauptzustand oder einer bestimmten Menge von Haupt-
zustdnden befindet. Mit einer When-Klausel kann der Empfang einer bestimmten
Nachricht an einem bestimmten Interaktionspunkt zur Bedingung gemacht werden.
Mit einer Provided-Klausel kénnen beliebige Bedingungen iiber den erweiterten
Zustand aus den Pascal-artigen Variablen formuliert werden. Mit einer Priority-
Klausel kann der Vorrang einer Estelle-Transition vor anderen spezifiziert werden,
falls ansonsten bei mehreren Estelle-Transitionen alle anderen Klauseln erfiillt sind.
Bei gleicher Prioritédt wird sonst eine nichtdeterministische Entscheidung getroffen.
Mit einer Delay-Klausel kann eine Estelle-Transition fiir eine bestimmte Anzahl
von Zeiteinheiten blockiert werden.

Alle diese Klauseln sind optional, bei ihrem Fehlen entfallen die daraus erwach-
senden Einschrinkungen!®. Fehlt die When-Klausel, heifit die Estelle-Transition
spontan. Nur fiir spontane Estelle-Transitionen darf mit einer Delay-Klausel ei-



ne Verzogerung spezifiziert werden.

Der Transitionsrumpf, mit dem die Wirkungen der Estelle-Transition beschrieben
werden, enthilt im wesentlichen Pascal-artige Anweisungen. Dabei treten allerdings
alle Wirkungen einer Estelle-Transition atomar ein. Aufgrund der Atomizitdt ist
es nicht moglich, dafl sich die Wirkungen von zwei verschiedenen Estelle-Transi-
tionen in irgend einer Weise ,,zeitlich verzahnen“. Wir sprechen deshalb auch nicht
von der ,, Ausfithrung® einer Estelle-Transition, sondern von ihrem Schalten. Aufler
den iiblichen Pascal-Anweisungen gibt es noch einige neue Anweisungen zur Steue-
rung der Modulinstanz- und Kommunikationsstruktur. Die Anweisungen Connect,
Disconnect, Attach und Detach hatten wir bereits erwdhnt. Mit den Anweisun-
gen Init, Terminate und Release wird die Erzeugung und Vernichtung von Sohn-
Modulinstanzen gesteuert. Die Output-Anweisung schliefilich dient dazu, eine Nach-
richt durch einen Interaktionspunkt abzusenden. Ferner gibt es einige kleine, niitz-
liche Erweiterungen zu Pascal und einige Beschrankungen, zum Beispiel was die
Verwendung von Zeigern und von Sprunganweisungen oder das Fehlen von Datei-
operationen betrifft.

Eine Estelle-Transition kann eine To-Klausel besitzen. Diese beschreibt keine Be-
dingungen, sondern gibt eine weitere Wirkung an; sie legt einen neuen Hauptzu-
stand fest. (Die oben bereits erwihnte When-Klausel beschreibt implizit ebenfalls
eine Wirkung, und zwar die Entnahme der genannten Nachricht aus der Warte-
schlange.) Ferner kann jedem Transitionsrumpf mit dem Name-Konstrukt ein Name
zugeordnet werden. Dieser tragt keinerlei Bedeutung und dient nur zu Dokumenta-
tionszwecken, genau wie ein (Programm)-Kommentar.

Um die Ubersichtlichkeit zu erhdhen, ist es erlaubt, mehrere Estelle-Transitionen,
die eine oder mehrere gleiche Klauseln besitzen, zusammenzufassen, so daf3 diese
Klauseln nur noch einmal aufgeschrieben werden miissen. Mit einem einfachen, nur
an der Syntax orientierten Algorithmus (ein Beispiel findet sich in [AmPrSc88])
lassen sich solche Blocke jederzeit wieder in getrennte Estelle-Transitionen auflésen.
Der ISO-Standard setzt fiir seine formale Definition von Estelle voraus, daf} eine
solche Auflosung bereits stattgefunden hat.

Im Zusammenhang mit der Delay-Klausel hatten wir bereits kurz das Konzept
der ,,Zeit“ erwihnt. Estelle-Spezifikationen sind im wesentlichen unabhiingig von
»Bearbeitungszeiten“ formuliert, diese Informationen werden als implementations-
abhingig betrachtet. Daher wird von einer Estelle-Spezifikation keinerlei Aussage
iiber die relative oder absolute Geschwindigkeit von Vorgingen gemacht. Die einzige
Ausnahme bildet die Moglichkeit, das Schalten einer Estelle-Transition um eine be-
stimmte Anzahl von Zeiteinheiten zu verzogern. (Wie schnell die Estelle-Transition
nach Ablauf dieser Zeitspanne dann tatsichlich schaltet, hiingt wie sonst auch von
der Geschwindigkeit der Implementation ab.) Es wird die Existenz eines Zeit-Pro-
zesses angenommen, aber er dient lediglich dazu, spezifizierte Zeitintervalle in der
richtigen Reihenfolge ablaufen zu lassen. Uber feste Zeitpunkte kann keine Aussage
gemacht werden.

Die Definition der Semantik von Estelle erfolgt im ISO-Standard operational (siehe
zu diesem Begriff auch Kapitel 3.1). Dies bedeutet, dafl eine sogenannte Nichster-
Zustand-Relation tiber einer Menge von globalen Zustinden definiert wird, die glo-
bale Situationen genannt werden. Die Relation gibt an, welche Situationen von ei-
ner gegebenen Situation aus erreicht werden kénnen. Das Gesamtverhalten eines in
Estelle spezifizierten Systems wird durch die Menge aller moglichen Sequenzen von
globalen Situationen charaktierisiert, die von einer bestimmten initialen Situation
aus erreicht werden kénnen.

10 Eine fehlende Priority-Klausel bedeutet allerdings die niedrigste Prioritit.



Eine globale Situation besteht aus der aktuellen Information {iber die globale Mo-
mentbeschreibung gid (SP) einerseits und {iber die Estelle-Transitionen, die gerade
in ,paralleler (synchroner) Ausfiihrung®“!! fiir jeweils ein Subsystem sind, anderer-
seits. Fiir das i-te Subsystem wird deren Menge mit A; bezeichnet. A; kann eine
Estelle-Transition dieses Subsystems enthalten oder auch mehrere Estelle-Transi-
tionen aus dessen Sohn-Modulinstanzen. Die globale Momentbeschreibung gid (SP)
enthilt die aktuelle hierarchische Struktur der Modulinstanzen, die aktuellen Kom-
munikationsverbindungen und den lokalen Zustand jeder Modulinstanz. Ist eine der
Mengen A leer, so sagt man, dafl das zugehdrige Subsystem in seiner Management-
phase sei.

Die Nachste-Situation-Relation beschreibt, wie sich gid(SP) und die A; von Si-
tuation zu Situation verdndern kénnen. Vieles davon hatten wir bereits zu Anfang
im Zusammenhang mit der Modulinstanz-Struktur angedeutet. [BuDe87] skiz-
ziert recht detailliert und trotzdem iibersichtlich, wie dies alles vom ISO-Standard
formalisiert wird. Interessant ist insbesondere die Menge der gerade in ,paralleler
(synchroner) Ausfiihrung“ befindlichen Estelle-Transitionen. Nur in der Manage-
mentphase eines Subsystems, also wenn seine Menge A; leer ist, konnen Estelle-
Transitionen dahinein aufgenommen werden. Danach verlassen sie eine nach der
anderen diese Menge wieder, und dabei tritt jeweils die Wirkung der entsprechen-
den Estelle-Transition atomar ein. Sobald eine Estelle-Transition in diese Menge
aufgenommen ist, ist sichergestellt, dafl ihre Wirkung eintreten darf. So wird einer-
seits die konzeptuell wichtige Atomizitit der Zustandsiibergiinge gewihrleistet, und
andererseits ist es einer Implementation trotzdem freigestellt, mit der Berechnung
der Wirkung intern zu beginnen, sobald die Estelle-Transition in die Menge aufge-
nommen worden ist. Falls mehrere Estelle-Transitionen (aus verschiedenen Sohn-
Modulinstanzen) in die Menge aufgenommen wurden, so ist nichtdeterministisch
jede Permutation iiber die Reihenfolge des Eintretens der Wirkungen zul&ssig.

Auch wenn wir unvermeidlicherweise vieles nur sehr kurz anreifien konnten oder
iiberhaupt auslassen muBten, wollen wir hiermit diesen Uberblick beschlieBen. Fiir
weitere Details verweisen wir auf [BuDe87] oder den ISO-Standard [ISO89a].
(Abgesehen natiirlich von unseren Kapiteln 6 und 7, in denen wir unter anderem
das Ausfithrungsmodell sogar noch wesentlich exakter beschreiben werden als der
ISO-Standard.) Es folgt nun lediglich noch die versprochene kurze Beispiel-Spezi-
fikation, um eine Vorstellung von der syntaktischen Struktur einer Estelle-Spezifi-
kation zu vermitteln, und um eine Einordnung der vorangegangenen Ausfiihrungen
zu erleichtern.

11 Dieser Begriff stammt aus [BuDe87]. Warum wir diese Charaktierisierung - wenn auch

in Anfiihrungsstrichen - an dieser Stelle iibernommen haben, und warum wir die Menge
nicht durch den Begriff ,paralleles Schalten“ gekennzeichnet haben, wird bis zum Ende des
néichsten Absatzes klar werden.



Specification schreiber_leser;

{

Name init_erzeuger:

Name sende_daten:

Dieses System besteht aus zwei Subsystemen. Eines davon
produziert Daten, das andere verbraucht sie. Der Erzeuger
wartet mit dem naechsten Datum, bis das vorige quittiert
wurde.

Channel kanal(schreiber, leser); { Die Vereinbarung des Verbindungs-
kanals zwischen beiden.
Die moeglichen Rollen fuer IPe
sind ,,schreiber® und ,leser® }
By schreiber:

daten(x: integer); { Eine Nachricht mit Parameter. }
By leser:
quittung; { Eine parameterlose Nachricht. }

Module erzeuger typ SystemProcess;{ Definition eines Modulkopfs. }
Ip ausgabe: kanal(schreiber) Individual Queue;

End; { Dieser IP ist extern sichtbar,
da er im Modulkopf vereinbart
wird. }

Module verbraucher_typ SystemProcess;

{ Dito fuer das 2. Subsystem. }
Ip eingabe: kanal(leser) Individual Queue;

End;

Body einfach erzeuger For erzeuger_typ;

{ Ein Modulrumpf zum ersten
Modulkopf. }

State { Die Menge der moeglichen }
ruhend, { Hauptzustaende. }
wartend;

Hier kein erweiterter Zustand. }
Die Initialisierungs-Transition. }
Anfinglicher Hauptzustand. }
Name dieser Estelle-Transition. }

Initialize
To ruhend

Begin Hier keine weiteren Aktionen. }
End;
Trans Eine Estelle-Transition. }

Sie kann spontan schalten. }
Bedingung fuer den Hauptzustand. }
Neuer Hauptzustand danach. }
Name der Estelle-Transition. }

Begin Der Transitionsrumpf: }
Output ausgabe.daten(42) { Ausgabe einer Nachricht. }
End;
Trans { Noch eine Estelle-Transition. }
When ausgabe.quittung { Bedingung: Empfang einer }
From wartend { Nachricht. }

From ruhend
To wartend

e S S S SN P S Sy S

To ruhend

Name empfange quittung:

Begin
End;
End; { Body einfach erzeuger For erzeuger typ }



Body einfach verbraucher For verbraucher_typ;
{ Ein Modulrumpf zum zweiten
Modulkopf. }
Hier (implizit) nur ein
einziger Hauptzustand. }
Hier keine Initialisierung
notwendig. }

Trans Eine Estelle-Transition. }
When eingabe.daten(zahl) Hiermit wird die Variable }
Begin »,zahl“ gemaess der }

{ Verarbeite "zahl". } Parametervereinbarung }

vom Anfang deklariert. }

A e e e —_~~ -

Output eingabe.quittung
End;
End; { Body einfach verbraucher For verbraucher_typ }
Modvar { Modulvariablen, fuer die }
erzeuger: erzeuger_typ; { Modulinstanzen. }
verbraucher: verbraucher_typ;
Initialize { Initialisierung des }
Name init_system: { (statischen) Rahmens. }
Begin
Init erzeuger With einfach_erzeuger;
{ Erzeugung einer Modul-
instanz mit einem bestimmten
Modulrumpf. }
Init verbraucher With einfach verbraucher; { Dito. }
{ Verbinden der IPe: }
Connect erzeuger.ausgabe To verbraucher.eingabe
End;
End. { Specification schreiber_leser; }

Abbildung 2-1: Ein einfaches Schreiber-Leser-System



2.2 Kleine Einschrankungen des Sprachumfangs

Im letzten Kapitel wurde Estelle so beschrieben, wie es von der ISO definiert wur-
de. Mit unserem neuen Ansatz werden wir diesen Sprachumfang fast vollsténdig
abdecken, einschliellich der schwierig zu definierenden Semantik zum Beispiel

e von Interaktionspunkten, die mit dem Attribut Common Queue deklariert sind,
e von quantitativen Zeitaspekten der Estelle-Transitionen mit Delay-Klauseln,

e von Transitionsriimpfen, die auch Pascal-artige While-Schleifen enthalten, deren
Wirkung aber trotzdem atomar eintritt,

Einige kleine Einschrinkungen des Sprachumfangs werden wir trotzdem machen:

e In Kapitel 6.7 werden wir fordern, dafl jeder Estelle-Transition ein Name mit
dem Name-Konstrukt zugeordnet werden muf§ (bisher war dies lediglich erlaubt).

o In Kapitel 6.4 werden wir fordern, dafl auf jede Modulinstanz genau eine Modul-
variable zeigen muf}. (Womit Zuweisungsoperationen auf Modulvariablen unter-
sagt werden, und womit eine neue Modulinstanz mit der Init-Anweisung nur
dann erzeugt werden darf, wenn die dabei verwendete Modulvariable nicht bereits
auf eine existierende Modulinstanz verweist.)

e Ebenfalls in Kapitel 6.4 schlielen wir die Verwendung von Zeigervariablen aus.

Die erste Einschrinkung, die obligatorische Namen fordert, ist eine rein syntak-
tische. Diese Namen konnen in jede Estelle-Spezifikation ohne Verédnderung ihrer
Bedeutung eingefiigt werden. (Die Namen miissen fiir unsere Zwecke nicht einmal
unbedingt global eindeutig sein.)

Diese Forderung erleichtert uns lediglich die Definition der Semantik, indem nicht
erst Namen fiir anonyme Estelle-Transitionen generiert werden miissen. Man kénnte
diese Bedingung sicherlich auch eliminieren, aber fiir die Verifikation einer Estelle-
Spezifikation sind solche Namen ohnehin sehr niitzlich, so dafl wir in einer Aufhe-
bung der Forderung keinen Sinn sehen.

Die dritte Forderung bedeutet keine ernsthafte Einschrinkung bei der Spezifika-
tionen von Systemen in Estelle, da Zeiger dort kaum Anwendung finden. In der
Definition der ISO wurde ohnehin bereits ihre Verwendung eingeschrankt.

Die zweite Forderung ergibt sich aus der dritten, wie wir in Kapitel 6.4 sehen wer-
den. Dort werden wir auch beschreiben, wie beide Einschrinkungen aufgehoben
werden konnten. Aber wir werden auch erliutern, dafl der zusétzliche Aufwand bei
der Definition und vor allem bei der Nutzung eines Formalismus zur Semantikbe-
schreibung so hoch wire, dal uns der Nutzen erst einmal nicht die Kosten wert
erscheint.

Als tatséichliche Einschrinkung der Beschreibungskraft von Estelle ergibt sich aus
der zweiten Forderung, dafl zu einer Moduldefinition nicht mehr beliebig viele Mo-
dulinstanzen erzeugt werden konnen, sondern hochstens noch so viele, wie Modulva-
riablen dazu vereinbart wurden. Solange man Systeme spezifizieren will, bei denen
vorher eine obere Schranke fiir die Anzahl der zu erzeugenden Modulinstanzen an-
gegeben werden kann, ist dies kein Hindernis, da man einfach entsprechend viele
Modulvariablen vereinbaren kann (beispielsweise als Feld von Variablen).



3. Grundlagen:
Semantikdefinitionstechniken

In Kapitel 3 wird zunichst ein Uberblick iiber die grundsitzlichen Methoden zur De-
finition der Semantik formaler Sprachen gegeben, dann wird das operationale Kon-
zept des abstrakten Automaten noch etwas ausfiihrlicher erldutert, und schliefflich
werden zwei spezielle Semantikdefinitionstechniken vorgestellt, die in der weiteren
Arbeit eine wichtige Rolle spielen werden.

3.1 Methoden zur Definition der Semantik
formaler Sprachen

In diesem Kapitel wird zusammengetragen, welche grundsétzlichen Methoden exi-
stieren, um die Semantik einer Programmiersprache formal zu definieren, und welche
Vor- und Nachteile die einzelnen Ansitze haben. Dies geschieht zunichst einmal
ohne Bezug auf irgendeine bestimmte Beschreibungstechnik. Basierend auf diesem
Uberblick wird dann spiter in Kapitel 4.1 die grundsitzliche Vorgehensweise bei der
Neudefinition der Semantik fiir die formale Spezifikationstechnik Estelle festgelegt.
Dies ist moglich, da sowohl Programmiersprachen als auch formale Spezifikations-
techniken Spezialfiille von Sprachen allgemein sind und die vorhandenen Untersu-
chungen nicht die besonderen Eigenschaften von Programmiersprachen ausnutzen.

Kurz zusammengefafit kann man eine Semantik (fiir sequentielle Programme) auf
folgende Arten angeben (in der Einteilung von [Eng881):

¢ Ubersetzersemantik: Die Sprachkonstrukte werden auf der Basis einer anderen,
einfacheren (Assembler-)Sprache definiert. Dies ist interessant fiir die Konstruktion
von Ubersetzern, ansonsten wird das Grundproblem aber nur verlagert.

¢ operationale Semantik (Interpretersemantik): Es wird ein abstrakter Interpre-
ter definiert, der jeweils fiir bestimmte Eingabedaten durch schrittweise Abarbei-
tung des Programms die Ausgabedaten erzeugt. Die operationale Semantik ist nicht
fiir Verifikation geeignet, da sie nur fiir feste und nicht fiir alle Eingabewerte arbeitet.

Der abstrakte Interpreter transformiert Paare aus je einem Programm und einem
Zustand solange, bis das Programm leer ist. Bestehe die Eingabe am Anfang ver-
einfacht in einem Zustand, ebenso die Ausgabe am Schluf}. Dann ist die Semantik
der Sprache

f: P X Z —> Z
f(p,ze) = za

e denotationale Semantik (Funktionensemantik): Es wird vom konkreten Ma-
schinenmodell abstrahiert und nur noch die Wirkung einer Anweisung auf die mog-
lichen Zustidnde betrachtet. Eine Anweisung ordnet jedem Zustand einen Folgezu-
stand zu (Systematische Funktion F). Man muf} ein Gleichungssystem 13sen.

Fiir ein bestimmtes Programm erh&lt man schliefllich als Semantik die Losung des
Gleichungssystems, eine Funktion f: Z — Z

Folglich liegt der Unterschied zwischen operationaler und denotationaler Semantik-
definition im Betrachtungsschwerpunkt und im Losungsverfahren, das Grundprinzip



aber ist bei beiden gleich.

e axiomatische Semantik (Pridikatensemantik): Sie ist noch eine Abstrakti-
onsebene hoher angesiedelt. Es wird nicht mehr die Zuordnung von (Nach- zu
Vor-)Zustinden durch eine Anweisung betrachtet, sondern es werden nur noch Ei-
genschaften von Zusténden vor und nach einer Anweisungsfolge betrachtet. Damit
entfiillt auch die Betonung der uninteressanten Zwischenzustiinde, wie sie in der
operationalen Semantik notwendig ist. Die axiomatische Semantik ist gut fiir Veri-
fikation geeignet.

Lamersdorf hat in [Lam80] die einzelnen Semantikdefinitionsmethoden ausfiihrlich
verglichen (wobei er die Ubersetzersemantik allerdings nicht von der operationalen
Semantik trennt), und kommt zu der folgenden prignanten, aber auch nach eigener
Aussage stark verkiirzenden Liste von jeweils bevorzugten Einsatzgebieten:

e operationale Semantik: Fiir Sprachimplementatoren
e denotationale Semantik: Fiir den Neuentwurf von Programmiersprachen
e axiomatische Semantik: Fiir die Verifikation

Zu Beginn der achtziger Jahre wandelte sich das Paradigma der Informatik
von der programmgesteuerten Rechenanlage, die Eingabedaten zu Ausgabedaten
verarbeitet, hin zu einem System von intelligenten, interagierenden Individuen
([Bra91]). Auf letzterem Paradigma beruht auch Estelle. Damit verbunden ge-
wannen die Konzepte der Nebenliufigkeit und des Nichtdeterminismus’ an Be-
deutung. Daher wurden gleichzeitig die oben angefilhrten Semantikdefinitionsme-
thoden um Mgoglichkeiten zur Beschreibung von Nebenldufigkeit und von Nicht-
determinismus erweitert ([Bak89], [BoCa86]1, [BoCa88], [BrNe89], [Dij76],
[DiSc90], [Har88], [Hoa85], [HoHe85], [HoRaRo090], [Lam91], [MaNe87],
[01d87], [Plo82], [Tof90], [ZwRo89] und viele andere). Die jeweilige Grund-
idee der Beschreibungsform blieb jedoch unverdndert, so dafl die obige Einteilung
weiterhin giiltig ist.

Entsprechend den beiden von [Bra9l] genannten Paradigmen teilt [Pnu86] rech-
nergesteuerte Systeme (Programme) in zwei Grundkategorien ein: In die transfor-
mationellen Systeme, die genau eine Eingabe bekommen und genau eine Ausgabe
liefern, und in die reaktiven Systeme, die nicht terminieren (miissen), und die (viele)
Interaktionen mit ihrer Umgebung haben konnen. Insbesondere diirfen dabei wei-
tere Eingaben aus der Umgebung von fritheren Zwischen-Ausgaben des Systemes
abhéngen.



3.2 Abstrakte Automaten

Der Vollsténdigkeit halber wollen wir in diesem Kapitel kurz erldutern, wie ein
abstrakter Automat definiert ist, da er die theoretische Grundlage des operationalen
Ansatzes darstellt. AnschlieBend werden wir sofort den Automaten vereinfachen und
die Teile weglassen, die wir fiir unsere Zwecke nicht benttigen werden.

In [Eng88] wird der herkdmmliche operationalen Ansatz folgendermafien
beschrieben:

Fiir sequentielle, deterministische Sprachen wird die operationale Semantik definiert
durch den abstrakten Automaten M/ mit

M'=(1,0,K,0,w,t’, )

Dabei ist
I die Menge der Eingabedaten,
0 die Menge der Ausgabedaten,
K=AXZ die Menge der Konfigurationen,
A die Menge der Anweisungsfolgen,
Z die Menge der Zusténde,
a: I—=K die Eingabefunktion,
w: K—=0 die Ausgabefunktion,
t'': K=K die Ubergangsfunktion und

m: K—{0,1} das Haltepradikat

In diesem allgemeinen Ansatz ist vieles enthalten, was wir zur Beschreibung von
Estelle nicht brauchen werden. Da es in Estelle keine Termination des Gesamt-
systems gibt, entfillt das Haltepridikat 7, und da das Gesamtsystem geschlossen
ist, entfallen die Menge der Ausgabedaten 0 sowie die zugehorige Ausgabefunkti-
on w:K—0, und die Menge der Eingabedaten I und die Eingabefunktion a:I—K
konnen durch eine Startkonfiguration kq ersetzt werden. Da Nichtdeterminismus
zugelassen werden mufB, ersetzen wir die Ubergangsfunktion t'’:K—K durch eine
Ubergangsrelation t'CKxK, und die Startkonfiguration kq ersetzen wir gleich wie-
der durch eine Menge von Startkonfigurationen Kg.

Der so abgewandelte Automat M'=(Kq,Z,t') nimmt eine der Startkonfigurationen
aus Kg und transformiert sie gemafl der Ubergangsrelation t'CKxX. Dabei besteht
eine Konfiguration aus einer Spezifikation a und einem Zustand z, K=AxZ. Ent-
sprechend besteht ein Element aus Ky aus einer Startspezifikation ag und einem
Startzustand zg.

Der Automat zur Definition der Semantik sequentieller Programme modifizierte das
Programm a aus zwei Griinden: Einmal mufite der ,,Befehlszihler“ des Interpreters
dargestellt werden, und zweitens - damit geschickt verbunden - wurden Programm-
teile entfernt, die fertig bearbeitet waren. Sobald nichts mehr iibrig geblieben war,
terminierte der Automat.

Da es in Estelle keine ,,Befehlszdhler“ gibt, sondern sich der Zustand der einzelnen
Modulinstanzen durch atomares Schalten von z.B. Estelle-Transitionen dndert, und
da Teile einer Spezifikation a niemals ausgedient haben, weil es keine Termination
(des Gesamtsystems) gibt, ist es nicht sinnvoll, dafl der Automat fiir Estelle die
Spezifikation veriindert. Daher lassen wir die Ubergangsrelation nicht Konfigura-
tionen transformieren, sondern nur Zustéinde, aber natiirlich in Abhingigkeit von
einer Spezifikation:



ta CZ X Z

Anstelle von Startkonfigurationen Kq verwenden wir entsprechend Startzusténde
Zg ,a-

So ergibt sich schliellich als Definition der Semantik einer speziellen Spezifikation
in Estelle der Automat

M= (Zo,a,Z,ta)

Dabei ist, wie bereits im Text erldutert,

A die Menge der Spezifikationen,
ach eine spezielle Spezifikation,
Z die Menge der Zusténde,
20,a die Menge der Startzusténde

der speziellen Spezifikation a und
ta CZ x Z die Zustandsiibergangsrelation

fiir die spezielle Spezifikation a.



3.3 TLA: Die temporale Logik der Aktionen

In diesem Kapitel beschreiben wir die TLA, so wie sie von Lamport in [Lam91]
eingefithrt wurde.

Ziel und Einsatzgebiet

Die TLA ist insbesondere gedacht fiir das Gebiet der verteilten Systeme. Dort
mdchte man Algorithmen fiir reale Anwendungen schreiben, und man méchte die
Eigenschaften aufschreiben, von denen man hofft, daf die Algorithmen sie besitzen.
Dies fiihrt zu drei verschiedenen Konzepten:

e Programm
¢ Eigenschaft
o erfiillt

Lamport schligt vor, diese drei in ein einziges Konzept zu integrieren:
¢ logische Formel

Der Grund fiir diese Integration liegt darin, dafl formales Schlieen nur dann prak-
tisch durchfiihrbar ist, wenn der zugrundeliegende Formalismus einfach ist.

Es stellt sich natiirlich die Frage, was die TLA niitzt, wenn man einen Algorithmus
immer noch in ein Programm kodieren muf}, um ihn nutzen zu kénnen. Aber nach
Lamport sind es die Timing-abhéngigen Synchronisationsfehler, die der Fluch der
parallelen Programmierung sind. (Wir konnen dies bestétigen. In unserer Studien-
arbeit [Bre90] zeigte die Verifikation eines einfachen Protokolls, welch tiickische,
fiir einen normalen Leser nicht erkennbare Fehler in einer Estelle-Spezifikation noch
vorhanden waren.) Aus diesem Grunde argumentiert man nach Lamport so gut wie
immer iiber den abstrakten Algorithmus, nicht das kodierte Programm. Und ab-
strakte Algorithmen passen normalerweise selbst dann auf eine einzige Seite, wenn
die Programme spéter sehr grofl werden.

Die TLA ist also dazu gedacht, zuerst die Eigenschaften eines Algorithmus’ zu spe-
zifizieren, ihn anschlieffend in Verfeinerungsschritten zu entwickeln und zum Schluf}
zu zeigen, dafl das resultierende Programm die Eigenschaften erfiillt (, ¥ = ®“).

Damit eine Logik praktisch anwendbar ist, mufl sie sowohl einfach als auch aus-
drucksfihig sein. Fiir den letzteren Punkt erreichte Lamport mit der TLA eine
»Invarianz gegen Stottern“, auf die wir noch zuriickkommen werden.

Bisher beschrinkt sich Lamport auf abgeschlossene Systeme, da sie einfacher zu
behandeln sind. (Notfalls mufl die Umgebung als eine Komponente des Systems
betrachtet werden.)

Die Grund-Bestandteile der TLA
Die TLA kombiniert zwei Logiken:

¢ Eine Logik der Aktionen
¢ Eine einfache temporale Logik

Die Definition der TLA

Die Semantik der Logik wird mit Hilfe von Zustinden definiert. (Diese sind nicht
Teil der Logik selbst.) Ein Zustand ordnet einer Variablen einen Wert zu. Man
schreibt:

Variable: x Bedeutung: [ x] Wert fiir Zustand s: s[x]




(Anmerkung: Man kénnte genausogut auch sagen, daf es die Variable ist, die einem
Zustand einen Wert zuordnet.)

Lamport fithrt auch sogenannte starre Variablen (englisch: rigid variables) ein, ein
Programmierer wiirde sie ,,Konstanten“ nennen.

Eine Zustandsfunktion ist ein Ausdruck, der aus Variablen und Werten aufgebaut
ist, zum Beispiel x2 + y - 3.

TIhre Bedeutung ist eine Abbildung von Zustinden zu Werten:!2
s[x2 +y -3 2 (s[x])? + s[y] - 3
Ein Prdidikat ist eine boolwertige Zustandsfunktion, zum Beispiel: x2 = y -3

Eine Aktion ist ein boolwertiger Ausdruck aus Variablen, gestrichenen Variablen
und Werten, zum Beispiel ¥’ + 1 = y.

Thre Bedeutung ist eine Relation zwischen (Vor- und Nach-)Zustéinden:
s[x +1=y]t = t[x] +1=s[y]

Eine Aktion A beschreibt eine atomare Operation. Ein Paar von Zustidnden s, t
heifit A-Schritt genau dann, wenn s A] t gleich dem Wahrheitswert True ist.

Das Pradikat Enabled A beschreibt, ob es zum aktuellen Zustand s einen Nachfol-
gezustand t gibt, so daf} s, t ein A-Schritt ist. Oder mit anderen Worten, ob die
Aktion A jetzt moglich ist.

Kommen wir nun zum Teil der temporalen Logik. Fiir Lamport liegt die Bedeutung
eines Algorithmus’ in der Menge aller seiner moglichen Ausfiihrungsfolgen. Dabei
ist eine Ausfithrungsfolge eine Folge (im mathematischen Sinne) von Schritten, von
denen jeder zu einem neuen Zustand fithrt. Um iiber Folgen von Zustinden schluf-
folgern zu konnen, bietet sich eine temporale Logik an. Lamports temporale Logik
besteht aus elementaren Formeln mit dem Immer-Operator ,,0 und aus boolschen
Operatoren. Die Semantikdefinition basiert auf unendlichen Zustandsfolgen. Die
Bedeutung einer temporalen Formel ist eine Zusicherung iiber Zustandsfolgen.

Zuerst definiert Lamport eine sogenannte Roh-TLA (englisch: raw TLA). In ihr
werden Formeln aufgebaut aus

e Aktionen und
e temporalen Operatoren

Die Bedeutung einer Aktion A fiir eine Zustandsfolge «sg,sq,...> ist:
<8(,81,-..->[ 4] 2 so[ 4] s1

Aber leider hat die Roh-TLA einen Nachteil, sie ist zu ausdrucksfihig. Wenn wir
die Formel 0(x' = x + 1) schreiben, dann mufl x in jedem Schritt erhsht wer-
den. Folglich wird die Geschwindigkeit des Systems durch die Granularitit der Zeit
bestimmt, und die Beschreibung ist nicht invariant gegen eine Verinderung der Gra-
nularitdt. Man kann keine Verfeinerung des Systems schreiben, die immer noch die

12 Streng genommen ist ein Operator wie ,+“ ein Wert, genauso wie ,2“ und ,,3%, und die

Notation 2+3 ist nur eine syntaktische Verschénerung des Tupels +(2,3). Lamport setzt eine
Evaluierungsfunktion eval voraus, die Tupel von Werten auf Werte abbildet. Zum Beispiel ist
eval(+,2,3) gleich 5. Die Funktion eval soll total sein, so daf} selbst eval(+,"abc",True) ein
Wert ist, auch wenn véllig offen bleibt, welcher Wert. Eine Zustandsfunktion ist entweder ein
Wert, eine Variable oder ein Ausdruck der Form £(f4,...,fn), wobei f, f4, ..., fn Zustands-
funktionen sind. Lamport definiert s[f(fy,...,fn)] als eval(s[f],s[£f4], ..., s[fa])
fiir alle Zustinde s. In Kapitel 5.1 werden wir auf die Thematik der Evaluierungsfunktion
zuriickkommen.



urspriingliche Formel erfiillt. (Es handelt sich um das wohlbekannte Problem des
Nichster-Zustand-Operators ,,0“ der temporalen Logik.)

Lamports Losung besteht darin, dal er erstens in jedem Schritt erlaubt, dafl gar
nichts geschieht, und daf er zweitens Ausdrucksmittel fiir Liveness hinzufiigt. Letz-
teres wird notwendig durch ersteres.

Es wird die folgende Notation definiert, wobei die Zustandsfunktion £ gewthnlich
die relevanten Variablen des Systems beschreibt:

[Alf = Av ({ =1)
Hiermit kann nun die (einfache) TLA definiert werden. Elementare Formeln sind
nun (vergleiche mit der Roh-TLA oben):

¢ Pridikate und
e Formeln der Form o[ A]¢

Durch den erzwungenen Zusatz ,v (£f' = £)“ erhilt man eine Invarianz aller For-
meln dagegen, dafl vor Aktionen ,Stotterschritte“ eingefiigt werden, in denen gar
nichts (mit den angegebenen Variablen) passiert.

Auch Liveness-Eigenschaften lassen sich bereits mit diesen Mitteln ausdriicken,
denn es ist

_\D[_|A]f = O(A A (fl # f))

(Der Schliellich-Operator ,o“ fordert, dafl etwas schliefilich zumindest einmal ein-
treten mufl. In diesem Falle heif3t dies, dafl ein A-Schritt stattfinden muf}, bei dem
sich die Zustandsfunktion f tatséchlich verindert.)

Als Notation wird hierzu eingefiihrt:
<A>¢ = AN £ 1)

Somit ist auch ©<A>¢ eine Formel der TLA, trotz der obigen Einschréinkungen.

Nach Lamports Auffassung lassen sich Liveness-Eigenschaften verteilter Systeme
durch Fairness-Eigenschaften ausdriicken. Es gibt nur zwei grundlegende Arten von
Fairness:

e Die schwache Fairness (WF): (0¢ ausgefiihrt) v (0¢ unmdoglich)
(Wenn etwas lange genug moglich ist, mufl es schlielich geschehen.)

e Die starke Fairness (SF): (o0 ausgefiihrt) v (¢0 unmdoglich)
(Wenn etwas oft genug moglich ist, muf} es schliefflich geschehen.)

Formal definiert er:

WFg (A)
SF¢ (A)

A

(00<A>¢) v (00-Enabled <A>¢)
(00<A>¢) v (00-Enabled <A>¢)

> 11

Die TLA-Beschreibung eines Systems 18t sich immer in die folgende Grundform
bringen:

® = 1Init A O[N]f AF

Dabei spezifiziert das Pradikat Init die Anfangswerte der Variablen, N sperzifiziert
die Nichster-Zustand-Relation, £ ein n-Tupel aller Programmvariablen und F eine
Konjunktion aus WFf (A) und/oder SF¢(A4).

Die formale Definition der Syntax und Semantik der (einfachen) TLA findet sich
in Abbildung 3-1; sie pafit, worauf Lamport Wert legt, vollstindig auf eine einzige



Seite. Weiterhin benétigt eine Logik auch Schlufiregeln, um Theoreme zu beweisen,
sie finden sich in Abbildung 3-2. Dabei bilden die Regeln in der oberen Hilfte bereits
ein relativ-vollstindiges Schlulsystem, und damit es gut praktisch zu handhaben
ist, hat Lamport die Regeln auf der unteren Hilfte der Seite hinzugefiigt.

Zur Schlufiregel STL1 ist allerdings ein Hinweis notwendig. Die Pramisse dort bedeu-
tet, daf} F eine aussagenlogische Tautologie ist, oder dafl F mit Hilfe der Schlufiregeln
der Aussagenlogik (zum Beispiel des modus ponens) aus beweisbaren (TLA-)For-
meln ableitbar ist.

In Abbildung 3-2 kommen gelegentlich Klammern ,,(: :)* vor. Fiir den Moment
konnen wir annehmen, dafl sie einfach nicht da seien. Sie werden erst im Zusam-
menhang mit Verfeinerungen benétigt.

Verfeinerung

Im allgemeinen Fall konstruiert man eine Spezifikation @ (mit einem héheren Ab-
straktionsgrad), indem man einige Hilfsvariablen y1, yo, ... verwendet, und man
konstruiert ein Programm ¥ (mit einem niedrigeren Abstraktionsgrad), indem man
andere Hilfsvariablen x1, x9, ... auf eine andere Weise verwendet. So kann man
die Hilfsvariablen nicht direkt aufeinander abbilden. Um trotzdem zu zeigen, dafl
das Programm ¥ die Spezifikation ® erfiillt, mufl man beweisen:

(Ixq,x9,...: ¥) = Fyq1,y9,..-: P)

Der Trick dafiir ist, Zustandsfunktionen in Abhingigkeit von (xq,x9,...) zu
finden, die die gesuchte Abbildung liefern. Um die obige Formel nachweisen zu
konnen, beweist man

¥ = (:9:)

Dabei bezeichnet (:®:) die Ersetzung ®((:y1:),.../y1,-..) fiir alle freien Vor-
kommen der Variablen yq,... in ®. Die verschiedenen , (:y;:)“ wiederum sollen
Zustandsfunktionen in Abhéngigkeit von (x1,x9,...) sein.

Allerdings muf} diese Verfeinerungs—Abbildung nicht unbedingt existieren. In diesem
Falle mufl man einige Dummy-Variablen an der richtigen Stelle einfiihren. Es wur-
de bewiesen, dafl dann im Prinzip immer eine Verfeinerungs-Abbildung gefunden
werden kann ([AbLa91]).

Um fiir Verfeinerungen mit der Existenz-Quantifikation arbeiten zu konnen, muf}
man die einfache TLA zuerst einmal um diese erweitern. Das geschieht in Abbildung
3-3.

Was Abbildung 3-2 betrifft, haben wir damit die Notation ,,(: :)“ in den Schluf}-
regeln erklért. Wenn man sie wie anfangs vorgeschlagen ignoriert, verwendet man
einfach die Identitdt als Verfeinerungs-Abbildung.

Anmerkung: Lamport verwendet anstelle von (: :) einen Oberstrich iiber dem je-
weiligen Ausdruck. Leider ist unser Textsystem nicht in der Lage, Oberstriche zu
erzeugen (oder wenigstens Unterstreichungen, die echt unter tiefgestellten Indizes
stehen). So haben wir die Notation ein wenig veréndert. Aber dafiir wird immerhin
deutlicher, daf} es sich bei (: :) um eine Funktion handelt.

Zusammenfassung der Eigenschaften der TLA

Die TLA basiert auf einfachen, grundlegenden Konstrukten der Mathematik. Die
TLA kann Liveness ausdriicken, im Gegensatz zu (iiblichen) Programmiersprachen.
TLA-Formeln sind linger, da unverinderte Variablen jedesmal explizit genannt
werden miissen, und da auch der Kontrollzustand (,,Programmzihler®) explizit an-



oyntax

<Formel> = <Pridikat> | 0[<Aktion>] < 7ustandsfunktion> | ~<Formel>
| <Formel> A <Formel> | 0 <Formel>

<Aktion> = boolwertiger Ausdruck, der enthalten kann:
Konstanten, Variablen und gestrichene Variablen

< Pridikat> = boolwertige < Zustandsfunktion> | Enabled < Aktion>

< Zustandsfunktion> =

Ausdruck, der enthalten kann:
Konstanten und Variablen

Semantik
s[ £] = f(V"v": s[v] /v)
s[A] t 2 AW"v": s[v] /v, t[v]/¥")

E A = Vs,tesSt: | s[A]t

o[F A G = o[F] A o[q]

o[ -F] = -o[F]

EF = Vo e St®: [ ofF]

s[Enabled A] = 3t e St: s[A]t
<<so,s1,...>>|[I:IF]] £ Vn ¢ Nat: <<sn,sn+1,...>>[[F]]
<s0,81,--->[4] = sg[A]sq

zusatzliche Notation

£/ 2 £ v /v)
[Alf 2 Av (£ =9
<A>¢ = AANE £

A

Unchanged £ = £ = £

OF £ oF

F~G = oF = o0)

WFe(A) = D0<A>¢ v 0o-Enabled <A>¢
SFs(4) = Do<A>g v o0-Enabled <A>¢
wobei

[ ] die zu definierende Bedeutungsfunktion ist,
f  eine <Zustandsfunktion> ist,
A eine <Aktion> ist,
F,G jeweils <Formel>n sind,
s,t,sq,sq,... Zustinde sind,
o  eine Zustandsfolge ist,
St die Menge aller Zusténde ist und
w"v": .../v, .../v") die Ersetzung
fiir alle Variablen v bezeichnet.

Abbildung 3-1: Syntax und Semantik der einfachen TLA
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STL1. F ist beweisbar STL4. F=G
durch Aussagenlogik
OF = OG
F
STL2. F+ OF = F STL5. F o(F A G) = (OF) A (OG)
STL3. + ooF = OF STL6. F (¢OF) A (¢0oG) = <o(F A G)

LATTICE.
> ist eine Wohlordnung auf einer nichtleeren Menge S
FA(ceS) = (Hc~ (Gv (3d € S: (c > d) A Hyg)))

F= ((3c € S: Hec) ~ G)

Die grundlegenden SchluBregeln der TLA

TLA1. FoP =P A 0[P =Plp TLA2. PA[Als = QA [Blg

oP A 0[Alf = 0Q A o[Blg

Weitere Schlufiregeln

INVI. I A [Nlg=>T INV2. F oI = (@[Nlf = aolN A I A I']¢)

I Ao[N]g > oI

WFl. P A [Nlg= P v Q) WF2. <N A B> = <(:M:)>(.g.)
PASNAA>: > Q PAP AN A A>¢s = B
P = Enabled <A>¢ P A (:Enabled <M>g:) = Enabled <A>¢

O[N A -Bl¢ A WFg(A) A OF = oOP

o[N1g A WFs(4) = (P~ Q)
olN1g A WFg(A) A OF = (:WFg(M):)

SF1. SF2.
PAIINlg= (P vQ) <N A B>f = <(:M:)>(:g:)
PASNAA>:=>Q PAP AN A A>s =B

OP A O[N1¢ A OF = ¢©FEnabled <A>s P A (:Enabled <M>g:) = Enabled <A>¢
0[N A -Bl¢ A SF¢(A) A OF = oO0P

o[Nl¢ A SFs(4A) A COF = (P~ Q)
O[N1s A SFg(A) A OF = (:SFg(M):)

wobei

F,G,Hc TLA-Formeln sind,
A,B,N, MAktionen sind,

P,Q,I Pradikate sind und

f,g Zustandsfunktionen sind.

Abbildung 3-2: Axiome und Schlufiregeln der einfachen TLA



Dy Htaa

<allgemeine Formel> =
<Formel> | 3< Variable>: <allgemeine Formel>
| I<starre Variable>: <allgemeine Formel>
| <allgemeine Formel> A <allgemeine Formel>
| ~<allgemeine Formel>

<Formel> = eine Formel der einfachen TLA (siehe Abbildung 3-1)

Semantik

<S(,S1,...» =x <tg,t1,...> £ ¥n ¢ Nat: V'y"£"x": sp[v] = taf[v]
fixsg,s1,89,...» £ if Vn ¢ Nat: sp = sQ
then «sgp,sp,s(,.--»
else if sy = sg then f«sq,sg,s3,...>
else «sg» 0 [«81,89,...>

o[3x: F] = 3p,7 € St®°: (o = tp) A (p =x 7) A T[F]
o[3c: F] 2 3¢ ¢ Val: o[ F]
Schlufiregeln
El. F F(f/x) = 3Ix: F E2. F=G
x kommt in G nicht frei vor
(Ix: F) =G
Fi. F F(e/c) = 3c: F F2. F=G
¢ kommt in G nicht frei vor
(3c: F) = G
wobei
X eine < Variable> ist,
f eine <Zustandsfunktion> ist,
c eine <starre Variable> ist,
e ein Konstanten-Ausdruck ist,

Val die Menge aller Werte ist,

F,G jeweils <allgemeine Formel>n sind,
S,80,t0,S1,%1,-- Zusténde sind,

St>° die Menge aller (unendlichen) Zustandsfolgen ist und
o eine Zustandsfolge ist.

Abbildung 3-3: Quantifikation in der TLA



gegeben werden muf}. Ersteres wird dadurch gerechtfertigt, dafl nur so eine einfache
Logik moglich ist, die den Aufwand fiir Beweise klein hilt, und letzteres ermoglicht
eine differenzierte Ausdrucksfihigkeit von Parallelitit bzw. Ordnung. (Abstrakte
Algorithmen haben iiblicherweise ohnehin wenige verschiedene Aktionen.)

Die TLA unterstiitzt die Entwicklung von einem sehr abstrakten Algorithmus bis
zu einem detaillierten Programm (sofern man eine formale Semantik der Program-
miersprache hat). Dies ist neu, und es wird moglich durch die Invarianz gegen
Stotterschritte.

Die TLA ist geeignet, um Safety— und Liveness-Eigenschaften von diskreten Syste-
men zu spezifizieren und zu verifizieren. Die TLA kann keine Wahrscheinlichkeits-
Eigenschaften ausdriicken. Aber Lamport hélt diese nicht fiir niitzlich, da es nicht
hilft, wenn man nur weif}, daf} das richtige Ergebnis lediglich méglich ist. Diese Art
von Eigenschaften ist seiner Meinung nach nur ein Ersatz fiir Liveness, welche in
der TLA ausdriickbar ist.

Gegeniiber Pnuelis temporaler Logik ist neu, dafl Aktionen als elementare For-
meln verwendet werden. Dies ergibt wichtige Ausdrucksmoglichkeiten bei nur wenig
zusétzlicher Komplexitét.

Eine ausfiihrlichere Erlduterung dessen, was in diesem Kapitel nur kurz angerissen
werden kann, findet sich in dem TLA-Report [Lam91].

Weiterentwicklung zur TLA*

Zur Zeit der Fertigstellung dieser Arbeit beschiftigt sich Lamport mit der Erwei-
terung der TLA zu einer , TLA*“. [Lam91b] gibt den bis dahin erreichten Stand
der Entwicklung wieder. Es fehlt noch vieles, zum Beispiel eine formale Definition
der (Erweiterung zur) TLAY, und nach Lamports Aussage ([Lam91a]) sind auch
noch etliche Fehler enthalten. Soweit die TLA™ fiir unsere Arbeit Niitzliches oder
Notwendiges enthilt, werden wir in Kapitel 5.4 darauf zuriickkommen.

Mechanisierung des Beweisens mit der TLA

Die Entwicklung der TLA und die Erforschung ihrer Anwendungsmoglichkeiten ist
also zur Zeit unserer Arbeit noch in vollem Gange. Auf eine weitere aktuelle Ak-
tivitdt sei besonders hingewiesen. In Kapitel 10.1 von [Lam91] schreibt Lamport
(hier leicht gekiirzt wiedergegeben):

Da die TLA eine einfache Logik ist, ist sie ideal zur Mechanisierung geeignet. Urban
Engberg und Peter Grgnning haben an der mechanischen Verifikation von TLA®?
gearbeitet. Dabei haben sie LP verwendet, ein Beweisersystem ,,von der Stange“, das
auf Ersetzung (englisch: ,rewriting®) basiert ([GaGu89]1'%). Obgleich anfingliche
Experimente zeigten, dafl LP direkt verwendet werden kann, wurde entschieden,
einen Praprozessor zu schreiben. Denn der Praprozessor erlaubt nicht nur lesbarere
Spezifikationen, sondern er erlaubt dariiberhinaus auch getrennte LP-Beweise fiir
Aktionen-Formeln und temporale Formeln, wobei er einfachere Kodierungen fiir die
Formeln benutzt, als sie bei einem einzigen Beweis moglich wiren. Da das meiste
Schlufifolgern in einem TLA-Beweis iiber Aktionen stattfindet, ist eine einfache
Kodierung von Aktionen-Formeln wichtig.

Ein Beweis aus [Lam91], dafl eine dortige Formel, die ein Beispielprogramm be-
schreibt, die Formel fiir ein zweites Beispielprogramm impliziert, wurde mit LP
iiberpriift.

13 Gemeint ist: Verifikation von TLA-Formeln
14 Anmerkung: Diese Quelle beschreibt die Fihigkeiten des Larch Provers (LP). Die Sprache
Larch, die er verwendet, ist zum Beispiel in [GuHo083] beschrieben.



Die Arbeit, TLA-Formeln mit LP mechanisch zu verifizieren, ist noch nicht ab-
geschlossen. Bisher wurden erst sehr einfache Beispiele in Angriff genommen. Der
Praprozessor ist ein Prototyp, fiir den etwa zwei Mann-Monate Arbeit investiert
wurden. Das Ziel dieses Projektes ist es, so schliefit Lamport sein Kapitel, die
Durchfiihrbarkeit der Implementation eines Verifikationssystems einzuschétzen, das
fiir reale Aufgabenstellungen brauchbar ist.



3.4 Pradikatentransformatoren

In diesem Kapitel wollen wir eine kurze Zusammenfassung der Semantikdefiniti-
onstechnik der Pridikatentransformatoren nach Dikjstra geben, soweit wir sie fiir
unsere Arbeit in spéteren Kapiteln benétigen.

Wir verwenden Pridikatentransformatoren im wesentlichen, wie sie im kiirzlich er-
schienenen Buch [DiSc90] von Dijkstra und Scholten definiert werden. Auf diesem
Monographen basiert auch die Zusammenfassung dieses Kapitels. Im n#chsten Ka-
pitel werden wir dann noch einige neue, fiir unsere Zwecke niitzliche Priadikaten-
transformatoren einfiihren.

Bevor wir aber die Priadikatentransformatoren als Semantikdefinitionstechnik ein-
fithren kénnen, miissen wir das zugrunde liegende Konzept von Variablen vorstellen
und ein wenig Notation vereinbaren, soweit sie in [DiSc90] den allgemein bekannten
Rahmen iiberschreitet. Die Autoren gehen an einigen zentralen Stellen eigene Wege,
und die weitere Argumentation wird nur verstindlich, wenn man berticksichtigt, was
anders definiert ist als tiblich.

Variablen und der Zustandsraum

Die Autoren gehen von einem Zustandsraum voller anonymer Punkte aus. Jede
boolsche Variable teilt diesen Raum in zwei Teile: Die Punkte, fiir die die Varia-
ble wahr ist, und die Punkte, fiir die sie nicht wahr ist. Zwei boolsche Variablen
zusammen teilen den Zustandsraum in vier Teile. Daher kann man jede Variable
als Dimension oder »Koordinatenachse<!'® des Zustandsraumes ansehen. Wenn wir
zum Beispiel annehmen, dafl der Zustandsraum aus genau vier Punkten besteht und
daf} die beiden boolschen Variablen X und Y orthogonal sind, dann konnen wir die
vier Punkte durch die vier Priadikate -XA-Y, -XAY, XA-Y und XAY beschreiben.

Im allgemeinen ist der Zustandsraum beliebig grof}, so daf} die obigen vier Pradikate
den Zustandsraum vollstindig in vier disjunkte Klassen aufteilen, die jeweils viele
Punkte enthalten kénnen. Wenn wir nicht nur boolsche Variablen, sondern zum
Beispiel ganzzahlige Variablen verwenden, dann erhalten wir Koordinatenachsen,
die den Raum in mehr als nur zwei Teile unterteilen. (Ein Pridikat dagegen bleibt
weiterhin eine Zweiteilung des Raumes in die Punkte, fiir die es wahr ist, und in
die Punkte, fiir die es nicht wahr ist.)

FEin Pridikatentransformator ist eine Funktion von Pridikaten nach Pradikaten,
also von Punktklassen nach Punktklassen. Damit ist ein Pradikatentransformator
eine Koordinatentransformation im Zustandsraum.

Beispiel: Der Pridikatentransformator (n:=E), der den Text sn« durch den Text
>E« ersetzt. Die Anwendung eines Pridikatentransformators (X:=Y) . (XAY) ergibt
das Pradikat (YAY), womit wir im obigen Beispiel die Klasse mit dem einen Punkt
XAY in die Klasse mit den beiden Punkten -XAY und XAY transformiert haben.

Etwas Notation

Es ist allgemein bekannt, wie man Verkniipfungen, zum Beispiel >+« oder »-«, auf
Strukturen von einfachen Komponenten verallgemeinern kann: Durch komponen-
tenweise Anwendung,.

Beispiel: (a,b,c)+(d,e,f) £ (a+d,b+e,c+f)

15 In diesem und dem nichsten Kapitel werden wir ausnahmsweise die Zeichen » < als

Anfiihrungszeichen im laufenden Text verwenden, da die Zeichen ,, “ in angefiihrten Texten
zur Darstellung der Zuweisungsoperation >"n:=E"« bené6tigt werden.



Uniiblich ist es allerdings, die »=«-Verkniipfung auf die gleiche Weise zu behandeln.
Man definiert sie gewohnlich so, daf} sie auch fiir Strukturen nur einen einzigen
boolschen Wert liefert:

(1,2,3)=(1,2,4) = False

[DiSc90] definiert auch alle Verkniipfungen mit boolschen Werten fiir Strukturen
komponentenweise, zum Beispiel »=«, »<«, »A«, =< usw. Im obigen Beispiel erhilt
man dann:

(1,2,3)=(1,2,4) = (True,True,False)

Dies ist eine Struktur mit boolschen Werten, ein Konzept, welches fiir viele Leser
sicherlich ungewohnt ist. Dafiir soll es den Vorteil gréferer Einheitlichkeit bieten.

Der aufmerksame Leser wird sicherlich schon bemerkt haben, dafl unser Beispiel
»(1,2,3)=(1,2,4)« ein Beispiel fiir ein Pridikat ist. Und in der Tat ist eine bool-
wertige Struktur nichts anderes als ein Pridikat.

Die Indexmenge einer (beliebigen) Struktur wird als zusitzliche Dimension zum
bisherigen Zustandsraum betrachtet. »(True, True,False)« beschreibt also die fol-
gende Punktklasse: In der ersten (Hyper-)Ebene enthilt sie alle Punkte des bis-
herigen Zustandsraumes, ebenso in der zweiten Ebene, und in der dritten Ebene
enthilt sie keine Punkte.

Nachdem wir die »=«-Verkniipfung umdefiniert haben, fehlt uns allerdings eines:
Wir mochten wissen, ob das obige Priadikat (True,True,False) in jeder seiner
Komponenten wahr ist, also den gesamten neuen Zustandsraum umfafit. Wir benoti-
gen einen Operator, der uns immer einen der beiden boolschen Skalare True oder
False liefert.

[DiSc90] definiert hierfiir den »Uberall«-Operator als Funktion von boolschen
Strukturen nach boolschen Skalaren, dargestellt durch ein Paar eckige Klammern
»[ J« um den Operanden. Er liefert genau dann den Wert True, wenn alle Kom-
ponenten True sind.

Fiir Strukturen mit drei Komponenten:
[(X,Y,2)] = [X] A [Y] A [Z]

Beispiel: [(True,True,False)] = False

Da [DiSc90] die Indizierung der Komponenten eines Tupels als eine weitere Di-
mension des Zustandsraumes interpretiert, heiflt »[ J« nicht nur »iiberall in den
Komponenten einer Struktur«, sondern ganz allgemein »iiberall in jedem Punkt des
Zustandsraumes«. Und wenn unser Ausdruck eine Variable »n« vom Typ N enthilt,
dann ist eine der Koordinatenachsen des Zustandsraumes die Menge der natiirlichen
Zahlen. Damit der »Uberall«-Operator den Wert True liefert, mu8 dann daher jede
der von »n« abgeteilten Ebenen die gesamte zugehorige Ebene des Raumes umfas-
sen, das heifit, das Priadikat muf fiir diese Ebene True sein. Beispiel: >>[n<n2]<< ist
True, da »0<0«, »1<l1«, »2<4«, »3<9«, ... alle True sind. Also beinhaltet der
>Uberall«-Operator auch eine Allquantifizierung iiber die im Ausdruck enthaltenen
Variablen, die damit zu »gebundenen« Variablen werden.

Anmerkung: In Kapitel 5 werden wir im Rahmen der TLA /PT den freien Variablen
Werte zuordnen (die von der »Zeit« abhiingig sein werden). Dies kann man auch
verstehen als Auswahl eines bestimmten Punktes des Zustandsraumes. Variablen
innerhalb des »Uberall«-Operators werden wir dabei keinen Wert zuordnen, da sie
nicht frei sind.

Eine weitere Notation wird in [DiSc90] im obigen Zusammenhang eingefiihrt:
Die Verkniipfung »=< fiir die Gleichheit von boolwertigen Operanden, auch
s>Aquivalenz« genannt. Damit wird das Problem der s»Bindungsstirke< der s=«-
Verkniipfung geltst: »=« erhilt eine hthere Bindungsstirke als die logischen Ver-



kniipfungen, »=< die niedrigste. So {3t sich der Ausdruck »a<b = c=d«klammerfrei
schreiben.

Der wichtigste Grund fiir die Einfihrung von »=< aber war, dafl »=< assoziativ ist,
»=« dagegen nicht: [((X=Y)=Z) = (X=(Y=2))]

Nachdem wir die Notation von Pridikaten geklirt haben, ist noch die Schreibwei-
se von Beweisen zu erlidutern. [DiSc90] haben ein festes Schema entworfen, das
Beweise recht {ibersichtlich macht.

Nehmen wir an, dafl wir den boolschen Wert von [A] bestimmen wollen, welcher
True sei. Dann kénnen wir zum Beispiel in folgenden Schritten vorgehen:

Zuerst weisen wir [A] = [B] nach,
dann weisen wir [B] [C] nach und
dann weisen wir [C] True nach.

Um die Ausdriicke [B] und [C] nicht doppelt zu schreiben, notieren wir den Beweis
80:

[A]

{ Hinweis, warum [A] = [B] }
(B]

{ Hinweis, warum [B]
[cl

{ Hinweis, warum [C] = True }
True

[cl}

Dabei wird stets mindestens eine ganze Zeile fiir die Begriindung eines Schrittes
reserviert.

Um Satze der Form [A = D] zu beweisen, wandeln wir diesen Ausdruck nicht wie
eben schrittweise in True um, sondern wir vereinfachen das Beweisformat noch
weiter:

A
{ Hinweis, warum [A
B
{ Hinweis, warum [B
C
{ Hinweis, warum [C
D

B] }

cl }

DI

Weiterhin lassen wir dies nicht nur fiir Ausdriicke der Form [A = D] zu, sondern
auch fiir Ausdriicke der Form [A = D] und [A < D]. Entsprechend diirfen in diesen
Féllen in der linken Spalte aufler »=« auch s=< beziehungsweise s<=< stehen. Letzte-
res Zeichen diirfte etwas ungewohnt sein, es ist aber gelegentlich duferst praktisch,
um einen Beweisschritt besser zu motivieren. Man macht nicht zuerst viele {iberra-
schende Umformungen, die erst am Ende ihren Sinn bekommen, sondern man kann
den aufkldrenden Schritt als erstes tun. Und formal macht dieses »auf den Kopf
stellen« eines Beweises keine Probleme.

Schliefilich miissen wir noch ein Wort zur Darstellung von Funktionen verlieren.
[DiSc90] verwendet eine bestimmte Punkt-Notation, die ohne die sonst iibliche
Klammer-Schreibweise fiir die Argumente einer Funktion auskommt. Anstelle von
»>f (a)« schreiben die Autoren »f.a«. Fiir Funktionen mit mehreren Argumenten
machen sie sich das Ergebnis von Curry zunutze, daf sich diese Funktionen stets in
einstellige Funktionen umwandeln lassen, indem man hohere Funktionen einfiihrt.

Beispiel: Statt »f (a,b)« schreiben wir »f.a.b«. Dabei ist »f.a« eine normale ein-
stellige Funktion, die »b« als Argument bekommt, und »f« ist eine hhere Funktion,



die uns als Wert die vorige einfache Funktion liefert, wenn wir >f« auf das Argument
»a< anwenden.

Pradikatentransformatoren

Nun kénnen wir endlich zu den Pridikatentransformatoren kommen.

Pradikatentransformatoren dienen dazu, die Bedeutung von Zeichenketten zu de-
finieren, welche Programme in einer bestimmten Sprache enthalten. Dabei ist der
Ansatz nicht operational, sondern axiomatisch (siehe dazu auch Kapitel 3.1). Es
wird ermoglicht, Eigenschaften der Operation abzuleiten, die einer Zeichenkette zu-
geordnet wird.

Wenn wir eine Operation (ein »Programm« oder ein Teil davon) entwerfen, be-
absichtigen wir, mit dieser Operation etwas Bestimmtes zu erreichen. Dieses Ziel
konnen wir durch ein Pridikat darstellen. Damit ein solches Ziel durch die Ope-
ration erreicht wird, miissen bestimmte Bedingungen vorher erfiillt sein, die wir
ebenfalls durch Préidikate darstellen konnen. Von Details der Operation, die fiir un-
sere jeweiligen Zwecke unwichtig sind, mdéchten wir bei diesen Betrachtungen gern
abstrahieren. Diese Beziehung zwischen dem »Vorher« und »Nachher« kénnen wir
durch Pridikatentransformatoren beschreiben.

Wir betrachten also Berechnungen (englisch: scomputations<), die alle je einen An-
fangszustand haben und die je einen Endzustand haben (konnen). Wir betrachten
keine Zwischenzustinde, da sie mit der Bedeutung der Operation nichts zu tun ha-
ben. (Andere, operationale Techniken zur Definition der Semantik von Operationen
benotigen Zwischenzusténde als Hilfsmittel der Darstellung.)

Um ein System durch einen Pradikatentransformator beschreiben zu kénnen, mufl
dieses allerdings im wesentlichen ein transformationelles System sein (siehe dazu das
Ende von Kapitel 3.1). Systeme, die niemals zu einem Ende kommen sollen, und
(reaktive) Systeme, die auch noch »zwischendurch<« Eingaben bekommen, lassen
sich wegen der Abstraktion von den Zwischenzustéinden auf diese Weise nicht gut
beschreiben.

Bei den Priadikatentransformatoren abstrahieren wir nicht nur von den Zwischen-
zusténden, auch der (operationale) Begriff des »Zustandes« selbst tritt stark in
den Hintergrund. Das Kalkiil der Pridikatentransformatoren kommt vollig ohne die
Erwdhnung des Begriffs des Zustandes aus, er kommt lediglich bei der Anwendung
der Pradikatentransformatoren auf die Definition der Bedeutung von Operationen
ins Spiel, und zwar als Anfangs- und Endzustand.

Zu einer Operation gehort eine Menge von moglichen Anfangszustéinden und eine
Menge von moglichen Endzustinden, und die (terminierenden) Berechnungen der
Operation sind bestimmt durch eine Relation zwischen diesen beiden Mengen. Da
aber eine Beschreibung durch eine Relation laut [DiSc90] bisher wenig erfolgreich
war, wird dieser Begriff vermieden. ([DiSc90] haben ebenso eine Abneigung gegen
eine Mengen-Darstellung, weshalb die Autoren lieber von »Klassen« von Zustéinden
sprechen als von Mengen von Zusténden.)

Statt einer Relation zwischen zwei Mengen von Zustdnden betrachten wir daher eine
Funktion iiber Zustandsklassen. Funktionen lassen sich mathematisch wesentlich
besser handhaben.

Wie oben bereits angedeutet, bezeichnen wir die Klassen von Zustédnden auch als
sPridikate<. Ein Pridikatentransformator ist eine Funktion von Pridikaten nach
Pradikaten.

Ein Pradikat X teilt den gesamten Zustandsraum in zwei Teile: Jeder Zustand gehort
genau entweder zu der Klasse X oder zu der Klasse -X. Damit steht es uns frei, die



Berechnungen einer Operation S in drei Klassen zu teilen:

* sewig: Alle Berechnungen, die keinen Endzustand besitzen.

e »schliellich X« Alle Berechnungen, deren Endzustand in der Klasse X liegt.
e »schliellich -X«:  Alle Berechnungen, deren Endzustand in der Klasse —X liegt.

Weiterhin fithren wir zu der Operation S die Funktionen »wp .S« und »wlp.S« von
Pradikaten nach Pradikaten ein. Fiir alle Pradikate X soll gelten:

wp.S.X ist die Klasse aller Anfangszustinde, in denen keine anderen als
Berechnungen der Klasse »schliellich X« starten.

wlp.S.X ist die Klasse aller Anfangszustéinde, in denen keine Berechnungen
der Klasse »schliefilich -X« starten.

»>wp« steht flir >sweakest precondition«, das heifit fiir die schwéchste Vorbedingung.
Damit ein Endzustand aus X sicher erreicht wird, mufl der Anfangszustand der
Berechnung mindestens das Préadikat wp.S.X erfiillen.

»>wlp« steht fiir >weakest liberal precondition«, das heifit fiir die schwichste »freie«
Vorbedingung. Alle Berechnungen, die in einem Zustand aus wlp.S.X starten, enden
entweder in X, oder sie enden niemals.

»wp« und »wlp« selbst sind Funktionen von Zeichenketten nach Pradikaten-
transformatoren.

[DiSc90] weisen nach, dafl die Relation zwischen den Anfangs- und Endzustéinden
und die Menge der nicht endenden Berechnungen durch die beiden Funktionen wp.S
und wlp.S zusammen vollstindig beschrieben sind, weshalb wp.S und wlp.S die
Operation S vollstindig beschreiben.

[DiSc90] kommt zwar vollig ohne graphische Darstellungen aus, aber wir hoffen,
daf} die Abbildung 3-4 die eben geschilderten Zusammenhinge deutlicher macht.

Wie diese Abbildung bereits nahelegt, beschrinken wir uns auf Operationen, bei
denen in jedem Anfangszustand mindestens eine Berechnung startet.

Wenn in einem Anfangszustand mehrere Berechnungen starten, dann ist die Ope-
ration nichtdeterministisch.

Anstelle dafl wir die Berechnungen in die drei oben beschriebenen Klassen einteilen,
konnen wir sie auch in die zwei folgenden einteilen:

o »anfinglich Y«: Alle Berechnungen, deren Anfangszustand in der Klasse Y
liegt.

e sanfiinglich -Y«:  Alle Berechnungen, deren Anfangszustand in der Klasse -Y
liegt.

Hiermit konnen wir zu der Operation S die Funktion »sp.S« von Prédikaten nach

Pradikaten einfithren. Fiir alle Pridikate Y soll gelten:

sp.S.Y ist die Klasse aller Endzusténde, in denen mindestens eine Berech-
nung der Klasse »anfiinglich Y« endet.

>sp« steht fiir >strongest postcondition, das heif3t fiir die stirkste Nachbedingung.
Das Pradikat sp.S.Y gibt die Klasse aller Endzusténde an, die von einem Anfangs-
zustand in Y aus erreicht werden koénnten.

Uber Berechnungen, die keinen Endzustand haben, 1i8t sich mit sp keine Aussa-
ge machen, weshalb wir mit sp allein die Operation nicht vollstindig beschreiben
konnen. Und ein Gegenstiick zu sp, wie es wp zu wlp ist, existiert hier nicht.

Um die stérkste Nachbedingung anschaulicher zu machen, haben wir Abbildung 3-
5 entworfen.
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Abbildung 3-4: Veranschaulichung von wp und wlp



Abbildung 3-5: Veranschaulichung von sp

Damit zwei Pridikatentransformatoren wp.S und wlp.S sinnvoll als Definition der
Bedeutung einer Operation angesehen werden kénnen, miissen sie genau die zwei
folgenden Bedingungen erfiillen:

e wlp.S muB vollstéindig konjunktiv (englisch: »universally conjunctive<) sein, das
heiflt, wlp.S muB »die Allquantifikation beliebig durchdringen«, und

o fiir wp.S muf3 [wp.S.False = False] wahr sein.

Da keine Berechnung existiert, deren Endzustand das Pridikat »False« erfiillt,
beschreibt »wp .S .False«die Klasse der Anfangszustinde, in denen {iberhaupt keine
Berechnung startet. Nach unserer obigen Annahme iiber Operationen mufl diese
Klasse leer sein, wie die zweite Bedingung ausdriickt.

Dijkstra nannte diese Eigenschaft einst (etwas irrefiihrend) »das Gesetz vom aus-
geschlossenen Wunderx.



Zwei der wichtigsten Eigenschaften der eben eingefiihrten Pradikatentransformato-
ren sollten wir noch erw&hnen:

Jede Operation erfiillt hinterher das Pridikat »>True<, oder sie endet nicht, so daf
folgende Formel fiir alle wlp.S wahr ist:

[wlp.S.True]

>wp.S.True< beschreibt genau die Anfangszustinde, deren sdmtliche Berechnungen
terminieren:

[wp.S.X = wp.S.True A wlp.S.X]

Schliefilich wollen wir noch die Pridikatentransformatoren zu einigen wichtigen
Grundoperationen angeben, wie sie in [DiSc90] stehen:

Havoc

Eine Operation, die immer terminiert, aber alle Programmvariablen nichtdetermini-
stisch auf beliebige Werte setzt.

[wlp.Havoc.X = [X]] fir alle X
[wp.Havoc.X = [X]1] fir alle X

[sp.Havoc.Y = -[-Y]] fiir alle Y

Abort
Eine Operation, die auf keinen Fall terminiert. (Bei [BrNe89] »Loop« genannt.)

[wlp.Abort.X = True] fiir alle X
[wp.Abort.X = False] fiir alle X

[sp.Abort.Y = False] fiir alle Y

Skip

Eine Operation, die nichts verdndert und immer terminiert.
[wlp.Skip.X = X] fiir alle X

[wp.Skip.X = X] fiir alle X

[sp.Skip.Y = Y] fiir alle Y

lln::Ell

Eine Operation, die immer terminiert und alle Programmvariablen unveréndert 1483t
aufler »n«, welches den Wert »E« bekommt.

[wlp."n:=E".X = (n:=E).X] fiir alle X
[wp."n:=E".X = (n:=E).X] fiir alle X

Hierbei ist der Pridikatentransformator (n:=E) die Textersetzung, die den Text
»n« durch den Text »E« ersetzt. Der Text »E« darf dabei den Text »n« wiederum
enthalten.

Falls »n« nicht in »E« enthalten ist:



[sp."n:=E".Y=n = E A (3n:: Y)] fir alle Y

Falls »n« in »En« enthalten ist:
[sp."n:=En".Y =

(Fy: n = (n:=y).En: (n:=y).Y)] fiir alle Y
wobei y eine frische Variable ist.

"S0;S1
Die bekannte sequentielle Komposition der Operationen SO und S1.

[wlp."S0;S1".X = wlp.SO0.(wlp.S1.X)] fiir alle X

[wp."S0;S1".X = wp.S0. (wp.S1.X)] fiir alle X
[sp."S0;S1".Y = sp.S1.(sp.S0.Y)] fiir alle Y

IF

Die Alternative:

If B.0 ->S.0 [J B.1t->s.1 [J ... [0 B.n->8S.nFi

Dazu sei:
[BB = (3i:: B.i)]

Diese Operation trifft eine nichtdeterministische Auswahl unter den erfiillten Be-
dingungen B.1i und tut das, was die zugehorige Operation S.1i tut. Gibt es keine
erfiillte Bedingung, dann terminiert diese Operation nicht.

[wlp.IF.X = (Vi: B.i: wlp.(S.1i).X)] fir alle X
[wp.IF.X = BB A (Vi: B.i: wp.(S.1i).X)] fir alle X
[sp.IF.Y = (Ji:: sp.(S.1).(B.i A Y))I fiir alle Y

(Man beachte, daf} der »(V:: )<-Operator als Wert selbstverstindlich nicht einen
boolschen Skalar, sondern eine boolsche Struktur liefert, hier also eine Klasse
von Zustinden beschreibt, die der Durchschnitt einer Familie von Klassen von
Zusténden ist. Im {ibrigen gilt

[(Vvx: A: B) = (Vx:: A = B)] und

[(@x: A: B) = (Ix:: A A B)] )

DIF

Die deterministische Alternative, ein Spezialfall der Operation IF. Alle Bedingungen
B.1i miissen disjunkt sein.

[wlp.DIF.X = -BB v (3i: B.i: wlp.(S.1).X)] fiir alle X
[wp.DIF.X = (3i: B.i: wp.(S.1).X)] fiir alle X
DO

Die allgemeine Iteration:
Do B -> S 0d

Operational betrachtet, also mit Hilfe von Zwischenzusténden, tut diese Operation
folgendes: Wenn die Bedingung B nicht erfiillt ist, veréndert sie nichts und termi-
niert. Sonst beginnt sie die Operation S. Falls diese terminiert, beginnt das Spiel



von vorn.
Fiir alle X ist wlp.D0.X definiert als die schwichste Losung von

Y: [Bv X) A (=B vV wlp.S.Y) = Y]

Fiir alle X ist wp.DO0.X definiert als die stdrkste Losung von

Y: [BvV X) A (-B vV wp.S.Y) = Y]

Es 148t sich beweisen:

[wlp.DO.X = (Vi: 0 < i: (wlp.IF)1.(B v X))] fiir alle X

Fiir sogenannte soder-kontinuierliche« wp .S 148t sich beweisen, daf} fiir alle X gilt:

[wp.DOD.X = )
(Fi: 0 < i: k*.False)]
mit k definiert durch:
[k.Y=(Bv X A (-Bvwp.S.Y)] (k ist abhiingig von X!)

Fiir oder-kontinuierliche wlp.IF 14t sich beweisen, daf} fiir alle X gilt:

[wp.DO.X = ) )
(Fi: 0 < i: (Wlp.IF)l.False) A (Vi: 0 < i: (wlp.IF)l.(k.True))]
mit demselben k wie eben.

Und schlieBlich gilt:
[sp.D0.Y = -B A (Ji: 0 < i: (sp.IF)L.Y)1 fiir alle Y



3.5 Einige neue, niitzliche Priadikatentransformatoren

Wie zu Anfang des letzten Kapitels bereits angekiindigt, werden wir nun einige
neue Pridikatentransformatoren defininieren, die uns fiir unsere Arbeit niitzlich
sein werden.

Die meisten der bisher vorgestellten Pridikatentransformatoren waren wie der fiir
die Zuweisungsoperation »"n:=E"« aufgebaut:

[wlp."n:=E".X = (n:=E).X] fiir alle X

In dem Pradikat X wird ein bestimmter Text, hier »n«, durch einen anderen Text,
hier »E«, ersetzt, und der Rest des Pridikates bleibt im wesentlichen unveréndert.

Dies hat zur Folge, daf die Aussage iiber die Variable »n« geeignet veriindert wird
und dafl Aussagen iiber andere Variablen unverdndert bleiben. Damit wird spezi-
fiziert, daf} sich nur die Variable »n« durch die Operation verdndert, wihrend die
anderen Variablen unveridndert bleiben.

Nur ein Pradikatentransformator fiel bisher aus dem Rahmen: sHavoc«
[wlp.Havoc.X = [X]] fur alle X

Mit »Havoc« beschreiben wir eine Operation, die alle Variablen auf beliebige Werte
setzt.

Fiir unsere weitere Arbeit werden wir auch Pridikatentransformatoren benétigen,
die zwischen diesen beiden Extremen liegen. Mit ihnen wollen wir spezifizieren, daf}
entweder eine bestimmte Menge von Variablen unverdndert bleibt oder aber, daf}
sich die Variablen dieser Menge beliebig veréndern diirfen. Zu diesem Zweck werden
wir zwei neue Prédikatentransformatoren vorstellen.

Wir definieren:

[Change.{v1, v2, ..., vn}.X =
(Wvl:: (W2:: ...(Wn:: X)...))] firalle X

Change ist eine einstellige Funktion, die, wenn man sie auf eine Menge von Varia-
blen {v1, v2, ..., vn}anwendet, einen Pridikatentransformator liefert, also eine
Funktion von Pridikaten nach Pridikaten. (Falls einem die Schreibweise von Curry
mit ausschliellich einstelligen Funktionen zu ungewohnt ist, kann man Change auch
als zweistellige Funktion Change({v1l, v2, ..., vn}, X) betrachten.)

Change beschreibt eine Operation, die den aufgefiihrten Variablen beliebige Werte
zuweist, wie es Havoc tut, aber die die anderen Variablen unverindert 1if3t.

Indem wir iiber Variablen v1, v2, ..., vn allquantifizieren, fordern wir, daf} das
Pradikat keine Aussage zu diesen Variablen enthilt. Beispiel: Habe eine Operation
"op" einen solchen Prédikatentransformator als schwéchste Vorbedingung:

[wlp."op".X = Change.{vl, v2}.X] fiir alle X

Sobald in X, dem Pridikat iiber den Nachzustand, eine Aussage iiber die Variable v1
gemacht wird, ergibt sich als schwichste Vorbedingung »False«, weil die Operation
nicht sicherstellt, daf} die Aussage X hinterher erfiillt ist:

wlp."op". (x=5 A v1=7)

{ Einsetzen fiir die Definitionen von wlp."op" und Change }
(Wvl:: (Wv2:: (x=5 A v1=T)))

{ logische Umformung }

False

Andere Variablen als v1 und v2 werden dagegen nicht beeinflufit:



wlp."op". (x=5)

{ Einsetzen fiir die Definitionen von wlp."op" und Change }
(vvl:: (Wv2:: (x=5)))

{ logische Umformung }

x=5

Als zweiten neuen Pridikatentransformator definieren wir:

[Same.{vl, v2, ..., vn}.X =
(Vzl:: (Vz2:: ...(Vzj:: X)...))] fiir alle X

Dabei ist die Menge {z1, z2, ..., zj} genau die Menge derjenigen Variablen, die
frei im Pridikat X vorkommen, aber nicht Element der Menge {v1, v2, ..., vn}
sind. (Man kann die Definition auch variieren und zulassen, dafl auch iiber weitere
Variablen quantifiziert wird, solange nur nicht iiber v1, v2, ..., vo quantifiziert wird.)

Same beschreibt eine Operation, die die aufgefiihrten Variablen unverindert 148t,
aber allen anderen beliebige Werte zuweist, wie es Havoc tut.

Im Vorgriff auf Kapitel 5, in dem wir Pridikatentransformatoren in die TLA
integrieren werden, sei vielleicht schon angemerkt, dafl mit dem Pradikaten-

transformator Same.{v1, v2, ..., vn} dieselbe Operation beschrieben wird wie
durch die TLA-Aktion Unchanged (v1, v2, ..., vn), die definiert ist als
(v1', v2', ..., vn') = (v1, v2, ..., vn). Falls einem unsere Definition von

Same zu unhandlich sein sollte, insbesondere die Bestimmung der Variablen, {iber
die quantifiziert werden soll, und auch die unter Umstinden zahlreichen Quantifi-
kationen, dann kann man im Anschluff an Kapitel 5 den Prédikatentransformator
Same auch auf der Basis der Aktion Unchanged definieren.

Und noch eine Anmerkung zu den freien Variablen eines Ausdrucks: Wir definie-
ren sie (wie allgemein iiblich) als genau die Variablen, die im Ausdruck textuell
vorkommen, abziiglich derjenigen, die durch eine Quantifikation gebunden sind.

Change und Same verhalten sich in einem gewissen Sinne komplementér zueinander.
Es gilt:

Falls das Préadikat X keine anderen Variablen als v1, ..., vn, z1, ..., zn enthlt, dann
gilt (und nur dann):

[Change.{v1l, v2, ..., vn}.X = Same.{z1, z2, ...,zn}.X]
fiir dieses X
Der Beweis folgt unmittelbar aus den Definitionen. Diese Eigenschaft werden wir

nicht weiter ausnutzen, aber wir haben sie angefiihrt, weil wir hoffen, dafl sie das
Verstindis der beiden Pradikatentransformatoren verbessert.



4. Wahl einer Semantikdefinitionstech-
nik fiir Estelle

Bei Beginn dieser Diplomarbeit war vorgesehen, Estelle-Transitionen durch pradi-
katenlogische Zusicherungen darzustellen. Da dies, wie wir in Kapitel 4.5 noch sehen
werden, nicht durchfiihrbar ist, wurde es notwendig, die Moglichkeiten fiir die Dar-
stellung der Semantik von Estelle-Transitionen umfassend zu untersuchen.

In Kapitel 4.1 wird die Entscheidung fiir die grundsétzliche Methode zur Definiti-
on der Semantik gefillt, in Kapitel 4.2 werden die Bedingungen an eine geeignete
Semantikdefinitionstechnik untersucht und in Kapitel 4.3 werden die verfiigbaren
Techniken zusammengetragen. In Kapitel 4.4 wird ein einfacher Algorithmus als
Beispiel vorgestellt, anhand dessen sie in Kapitel 4.5 auf ihre Eignung gepriift wer-
den, und in Kapitel 4.6 schliefllich werden die Ergebnisse zusammengefafit.

4.1 Auswahl einer grundsitzlichen Semantikdefinitions-
methode fiir Estelle

Im Grundlagen-Kapitel 3.1 wurden die verschiedenen grundsétzlichen Methoden
zur Semantikdefinition vorgestellt: Ubersetzersemantik, operationale Semantik, de-
notationale Semantik, axiomatische Semantik. (Weiterhin wurde zwischen transfor-
mationellen und reaktiven Systemen differenziert.) Nun treffen wir die Entschei-
dung, welches Beschreibungsprinzip wir fiir unsere Arbeit zugrunde legen wollen.

Im ISO-Standard [ISO89a] wird Estelle beschrieben durch globale Zustinde und
Zustandsiiberginge zwischen diesen, also eindeutig operational.

Bei der Definition der Semantik von Programmen, die eine Eingabe bekommen,
dann eine Verarbeitung ausfithren und schliellich eine Ausgabe machen, also von
transformationellen Programmen, hat der operationale Ansatz die unangenehme
Eigenschaft, Zwischenzustéinde in der Beschreibung zu betonen, obwohl nur der erste
und der letzte Zustand fiir die Gesamtbedeutung von Interesse sind. Denotationale
und axiomatische Methoden sind dort zur Definition der Gesamtbedeutung von
Programmen besser geeignet.

Bei einer Sprache wie Estelle ist dies anders. Mit Estelle spezifiziert man vorzugs-
weise ein System von interagierenden Individuen, welches im allgemeinen nicht ter-
miniert. Da es kein Endergebnis gibt, sind das Wesentliche die einzelnen Schritte
des Vorgangs, also die Kommunikationsereignisse und Zustandséinderungen.

Anmerkung: Obwohl ein gesamtes Estelle-System im allgemeinen nicht terminiert,
paBt eine Klassifizierung als reaktives System nicht so ganz, da es keine Interaktion
mit der Umgebung gibt. Nur die einzelnen Teil-Systeme kommunizieren miteinander
und konnen gut als reaktiv bezeichnet werden.

Wie auch immer, es miissen die einzelnen Schritte des Gesamtsystems ausgedriickt
werden koénnen, und somit ist grundsétzlich eine operationale Beschreibung ange-
messen. Ein solches System liefle sich als Gesamtheit denotational oder axiomatisch
gar nicht beschreiben.

Trotz dieses grundsitzlich operationalen Ansatzes bleibt es uns aber unbenommen,
die seit dessen Entwicklung entstandenen neueren Ansitze, insbesondere des axio-
matischen, im Auge zu behalten und ihre Vorteile soweit wie moglich zu nutzen. Wie
in der Einleitung bereits begriindet, soll unser formales Modell insbesondere die Ve-



rifikation unterstiitzen, wozu wie in Kapitel 3.1 gesehen die axiomatische Semantik
besonders geeignet ist. Laut desselben Kapitels ist eine durchgéngig operationa-
le Beschreibungsform, wie zum Beispiel die im ISO-Standard, fiir die Verifikation
kaum geeignet.

Nach der Entscheidung fiir einen Grundansatz zur Semantikdefinition bleiben noch
zwei weitere wichtige Grundfragen zu kliren, eine zur Nebenliufigkeit und eine zur
Behandlung der Zeit.

Bei der Beschreibung der Semantik von Estelle miissen wir die Konzepte des
Nichtdeterminismus’ und der Nebenliufigkeit bedenken. In Estelle ist zum Beispiel
die Auswahlentscheidung fiir eine von mehreren schaltbereiten Estelle-Transitio-
nen nichtdeterministisch, sie ist nicht von der in Estelle geschriebenen Spezifikation
festgelegt. Bei der Beschreibung von Nichtdeterminismus hat der operationale An-
satz keine Schwierigkeiten, anstelle einer Zustandsiibergangsfunktion mufl nur eine
Zustandsiibergangsrelation gesetzt werden. Auch die axiomatische Methode kann
Nichtdeterminismus mit Hilfe des logischen Oders ,,v* sehr einfach ausdriicken.

Das Konzept der Nebenliufigkeit ist allgemeiner. Bei ihr geht es um die kausale Un-
abhéngigkeit von Ereignissen. Wenn man nicht nur daran interessiert ist, auf welche
Weise Ereignisse zeitlich angeordnet sein konnen, sondern wenn man sich insbeson-
dere dafiir interessiert, welche Ereignisse durch eine Ursache-Wirkung-Beziehung
voneinander abhingen und welche dies nicht tun, dann mufl man zwischen Ne-
benliufigkeit und lediglich nichtdeterministischer zeitlicher Anordnung unterschei-
den.

Um dies zu tun, kann man Teilordnungen von Ereignissen betrachten, die die
kausalen Abhingigkeiten ausdriicken (zum Beispiel [Gai88], [CaFrMo82], [Bo-
Ca86], [BoCa88], siche auch [Win88]). Durch Einfiigen zusétzlicher, nichtkau-
saler Abhiingigkeiten ist es anschliefend moglich, wieder zu einer (zum Beispiel)
totalen Ordnung von Ereignissen zuriickzukehren, die dann die zeitliche Anordnung
wiederspiegelt. Unter anderem [BoCa86] (und [BoCa88]) analysiert die Seman-
tik von Nebenldufigkeit. Transitionssysteme werden dort so erweitert, dafl sie nicht
mehr (total geordnete) Ausfithrungsfolgen beschreiben, sondern Teilordnungen von
Aktionen. Damit wird es moglich, zwischen Nichtdeterminismus und Nebenliufig-
keit zu unterscheiden. Milners Expansionstheorem , (a | b)=(ab + ba)“, das die
Nebenlaufigkeit von zwei Aktionen als die nichtdeterministische Entscheidung zwi-
schen den zwei mdéglichen sequentiellen Abfolgen erklirt, gilt dann nicht mehr.

Mit diesem Konzept folgt aus Kausalitdt die zeitliche Ordnung, aber aus zeitlicher
Ordnung folgt noch nicht Kausalitét.

Es stellt sich die Frage, ob wir bei der Beschreibung der Semantik von Estelle
zwischen Nebenliufigkeit und Nichtdeterminismus unterscheiden sollen.

Das Hauptziel unseres Semantikdefinitionsansatzes ist es (siche Kapitel 1), Aussa-
gen iiber die Eigenschaften von Systemen formal ableiten zu kénnen, die in Estelle
spezifiziert sind. Hierbei handelt es sich insbesondere um die Eigenschaften des Ver-
haltens des Systems, also dessen, was beobachtbar ist. Das Konzept der Kausalitét
geht dariiber hinaus und fragt nach dem Warum des Beobachtbaren. Hier{iber macht
eine Estelle-Spezifikation keine Aussagen mehr, nur iiber das Was. Daher steht es
uns frei, nur die zeitliche Ordnung von Aktionen zu betrachten. Dies vereinfacht
im iibrigen auch die Beschreibung, da dann gewohnliche Folgen (Ausfiihrungspfa-
de) zur Beschreibung des Systems ausreichen. Anderenfalls wiren Teilordnungen
notwendig.'¢» 17

16 Tn [DaDe90] wird allerdings auch ein Ansatz vorgestellt, um mit markierten Folgen (genauer:

B4umen) von Ereignissen Kausalitit ausdriicken zu koénnen.
17



Als n#chstes folgt die Entscheidung, wie wir mit ,, gleichzeitig® schaltenden Estelle-
Transitionen umgehen. Wenn zwei Estelle-Transitionen verschiedenen Systempro-
zessen angehdren, dann sollen sie vdllig unabhéngig voneinander schalten kénnen.
Hier wiinschen wir uns intuitiv, daf sie auch parallel schalten konnen, also im selben
Zustandsiibergang des abstrakten Automaten (bei operationaler Semantik, siehe da-
zu Kapitel 3.2). Es zeigt sich allerdings, daf§ dies fiir unsere Zwecke nicht sinnvoll
ist.

Solange eine Estelle-Transition nur den lokalen Zustand ihrer eigenen Modulinstanz
verdndert, sind mehrere solcher Verédnderungen leicht zu einem gemeinsamen, globa-
len Zustandsiibergang zusammenzufassen. Aber eine Estelle-Transition kann auch
nichtlokale Effekte haben, indem sie Nachrichten {ibertrigt. Dann wird es recht auf-
wendig zu formulieren, wie beispielsweise eine Estelle-Transition aus einer Nach-
richten-Warteschlange das erste Element entnimmt, wobei im selben Schritt die
Moglichkeit besteht, dafl eine andere Estelle-Transition hinten eine neue Nachricht
anfiigt. Noch aufwendiger wird das parallele, atomare Schalten von Estelle-Tran-
sitionen durch das Konzept der gemeinsamen Warteschlange (Common Queue) fiir
mehrere Interaktionspunkte einer Modulinstanz. Denn hier kénnen mehrere Estel-
le-Transitionen aus verschiedenen anderen Modulinstanzen im selben Zustands-
iibergang Nachrichten iibertragen, die alle in dieselbe gemeinsame Warteschlange
eingereiht werden miissen. Da die Nachrichten nach dieser Aktion aber eine Reihen-
folge besitzen miissen, muf} ein explizites Verfahren vorgesehen werden, um diese
Nachrichten zu sequentialisieren.

Dies alles wiirde sehr viel Aufwand bei der Darstellung erfordern. Ein Hauptziel
unserer Formalisierung soll aber das Ermoglichen der Verifikation sein, und fiir die
praktische Durchfiihrbarkeit der Verifikation mufl der verwendete Formalismus so
einfach wie nur moglich sein.

So erscheint es dringend angezeigt, die Modellierung derart zu konstruieren, daf in
einem Zustandsiibergang des Gesamtsystems immer hochstens eine Estelle-Transi-
tion schaltet.

Schliefilich bedeutet dies keine praktische Einschrinkung der Ausdruckskraft, denn
man kann nicht-synchronisierten physikalischen Vorgiingen (einer Implementation)
bei einer geniigend hohen Zeitauflésung immer verschiedene Zeitpunkte zuordnen.
Bei den oben zitierten Verfahren, die auf (kausalen) Teilordnungen aufbauen, ent-
spricht dies dem dort immer mdglichen Einfiigen weiterer Prazedenzen zwischen den
Ereignissen, um zu einer totalen (zeitlichen) Ordnung der Ereignisse zu gelangen.

Mit der Festlegung, dal pro Zustandsiibergang hichstens eine Estelle-Transition
schaltet, haben wir eine ,Interleaving“-Semantik gewdhlt. (Wir verwenden hier
den englischen Begriff, weil uns die deutschen Begriffe wie , Verzahnungs“-Seman-
tik oder ,,Verschriankungs“-Semantik aufgrund von vielen Nebenbedeutungen zu
undeutlich sind.)

Der Vergleich mit dem ISO-Standard, Kapitel 5.3.4, zeigt, dafl auch dort eine In-
terleaving-Semantik gewihlt wird. Allerdings geschieht dies dort ohne Begriindung,
abgesehen von einer Rechtfertigung, dafl zwei zum Schalten endgiiltig ausgew&hlte
Estelle-Transitionen sich gegenseitig nicht mehr am Schalten hindern kénnen. (Zum
Beispiel verhindert die Vater-Sohn-Vorrangregelung zwischen Modulinstanzen, dafl

[KaPe88] schligt vor, bei der Verifikation nicht Mengen von Folgen zu verwenden, sondern
Teilordnungen, um die kombinatorische Explosion der Anordnungsmdoglichkeiten von Ereig-
nissen besser einzuddmmen. Da das in unserer Arbeit schliefilich gewahlte Verfahren ebenfalls
erlaubt, von ,gerade uninteressanten® Ereignissen wihrend der Verifikation zu abstrahieren,
und da unklar ist, ob und falls ja mit welchem Aufwand der in [KaPe88] skizzierte Ansatz
mit dem in dieser Arbeit vorgestellten Ansatz zu vereinigen ist, haben wir diese Richtung
nicht weiter verfolgt.



die Modulinstanz, zu der die zweite Transition gehért, von der ersten Transition ver-
nichtet wird.)

Schliefllich ist noch eine weitere Grundfrage zu kldren, die Entscheidung iiber die
Darstellung der quantitativen Zeitaspekte von Estelle. Die Delay-Klauseln von
Estelle-Transitionen erlauben die Angabe von Verzogerungszeitintervallen. Hierfiir
miissen wir iiber konkrete Zeitwerte reden kénnen. Der ISO-Standard (Kapitel
5.3.5) nimmt an, daf} es einen von der Sperzifikation unabhingigen ,Zeit-Proze3“
gibt, der die verbleibenden , Verzdgerungszeiten® fiir die Estelle-Transitionen be-
einfluBt. Uber diesen Zeitproze macht der ISO-Standard genau zwei Annahmen:

e Die Zeit schreitet voran, wenn die Berechnung dies tut, und
o dieser Fortschritt ist fiir die Verzdgerungszeiten von allen beteiligten Estelle-
Transitionen gleichmafig.

Wir sehen keinen Grund, dies anders zu modellieren, und werden folglich ebenfalls
eine abstrakte ,globale Uhr“ spezifizieren. Auf diese soll die Estelle-Spezifikation
keinen Zugriff haben, nur Zeitintervalle sollen mit der Uhr fiir alle Systemkompo-
nenten gleichm#fig gemessen werden kénnen.

Auf den ersten Blick scheinen sich das Konzept einer globalen Uhr und das Kon-
zept eines verteilten Systems, wie es durch eine Estelle-Spezifikation typischerweise
beschrieben wird, zu widersprechen. Denn ein verteiltes System ist ganz wesentlich
dadurch charakterisiert, dafl den Komponenten der globale Gesamtzustand nicht
bekannt ist.

Aber da die Komponenten auf unsere angenommene globale Uhr keinen Zugriff
haben, nur auf Zeitdifferenzen, ist eine verteilte Implementation leicht méglich.
Sie kann viele verteilte lokale Uhren vorsehen, die verschiedene Zeiten anzeigen
konnen, aber geniigend genau gleichschnell gehen. Damit reduziert sich die globale
Uhr zu einer Abbildung der universellen Zeit in der Newtonschen Physik!8. Es ist
garantiert, dafl die Zeit {iberall gleichschnell ablduft, aber ein ,Nullpunkt der Zeit“
ist nicht definiert, nach dem man alle Uhren stellen kénnte.

18  Einsteins Relativititstheorie gibt die Annahme einer universellen Zeit auf. Relativ zueinan-
der beschleunigte Uhren laufen verschieden schnell.



4.2 Welche Beweismethoden miissen unterstiitzt werden

Im vorigen Kapitel haben wir uns entschieden, eine Estelle-Spezifikation im Grund-
satz operational darzustellen, also durch Angabe eines abstrakten Automaten be-
ziehungsweise Transitionssystems. (Siehe dazu auch Kapitel 3.2.) Damit haben wir
aber noch nicht festgelegt, wie wir dabei die Zustandsiibergangsrelation darstellen
wollen. In diesem Kapitel werden wir die Forderungen aufstellen, die eine Beschrei-
bungstechnik fiir die Zustandsiibergangsrelation erfiillen mufl. Im n#chsten Kapitel
werden wir dann die vorhandenen Techniken vorstellen und eine davon auswéhlen.
Da die Zustandsiibergangsrelation zu einem wesentlichen Teil bestimmt wird durch
die Estelle-Transitionen, wird ihnen unsere Aufmerksamkeit hauptsichlich gelten.

Wie bereits in der Einleitung begriindet, soll die Formalisierung insbesondere da-
zu geeignet sein, die Verifikation von Estelle-Spezifikationen zu unterstiitzen. Um
Korrektheitsbeweise zu fiihren, stehen uns fiir Transitionssysteme im wesentlichen
dieselben Grundverfahren zur Verfiigung wie fiir die allgemeine do. . od-Schleife der
sequentiellen Programmierung (Abbildung 4-1).

do
Bedingungq -> Anweisungq

Bedingungy -> Anweisungy

.

Bedingungn -> Anweisungnp
od

Abbildung 4-1: Die allgemeine do..od-Schleife der sequentiellen Program-
mierung

Denn diese kann man auch als Transitionssystem auffassen: Es ist immer hochstens
einer der alternativen Zweige in Bearbeitung, so dal man die Bearbeitung eines
Zweiges als atomar ansehen kann (sofern er mit Sicherheit terminiert). Die Auswer-
tung der Bedingungen und die Auswahl eines der Zweige kann als Auswahl einer
Transition betrachtet werden. Der Systemzustand zu den Zeitpunkten, zu denen die
Auswahl stattfindet, kann auf den Zustand eines Transitionssystems zwischen dem
atomaren Schalten von Transitionen abgebildet werden.

Um die vollstéandige Korrektheit einer do. .od-Schleife zu zeigen, mufl man einer-
seits ihre partielle Korrektheit und andererseits ihre Termination zeigen.

Der Begriff der Termination der do..od-Schleife und die zugehorigen Verifikati-
onsmethoden helfen allerdings bei der Untersuchung von Transitionssystemen nicht
sehr weit, da bei diesen hiufig weder gewiinscht noch vorgesehen ist, daf} sie ter-
minieren. Und ohne Termination hilft uns auch die partielle Korrektheit nicht, da
ein nicht terminierendes System per Definition immer partiell korrekt ist. Daher
miissen diese beiden Begriffe sinnvoll verallgemeinert werden.

In der sequentiellen Programmierung bedeutet partielle Korrektheit, dafl ,nichts
Unerwiinschtes herauskommt“. Die zugehdrige Verallgemeinerung ist daher, daf}
»hichts Unerwiinschtes geschieht“. Solche Eigenschaften werden auch als Safety-
FEigenschaften bezeichnet.



Termination heif3t, dafl ,das Programmende mit Sicherheit eintritt“. Verallgemei-
nert heifit dies, daf} ,,etwas Gewiinschtes mit Sicherheit eintritt“. Diese Eigenschaf-
ten heiflen Liveness—FEigenschaften.

Wie wir gleich sehen werden, lassen sich nicht nur die beiden Begriffe, sondern
ebenso auch die zugehdrigen Untersuchungsmethoden verallgemeinern.

Lamport hat in [Lam91] mit seiner ,temporalen Logik der Aktionen“ (TLA) die
Untersuchungsmethoden fiir die Korrektheit formalisiert, und da wir auf diesen
Formalismus noch ausfiihrlich zuriickkommen werden, ist eine Begriffsklirung not-
wendig. Lamport verwendet nicht den Begriff der Safety, sondern den Begriff der
Invarianz-Eigenschaft. Dabei meint er nicht allgemein invariante Eigenschaften, da
diese auch Liveness-Eigenschaften umfassen konnten, sondern invariant geltende
Safety-Eigenschaften. Safety-Eigenschaften, die nur zu Beginn gelten, sind in sei-
nem Formalismus ebenfalls ausdriickbar, aber sie fallen nicht unter den Begriff der
Invarianz-Eigenschaften.

Ebenso verwendet er statt des Begriffs der Liveness (formal beschrieben durch For-
meln der Art ,,0F“) den Begriff der Unvermeidlichkeits-Eigenschaft (englisch: ,even-
tuality-property“), mit dem sich die seiner Meinung nach wichtigen Liveness-Eigen-
schaften direkt ausdriicken lassen. Der dafiir verwendete ,leads-to“-Operator~- ist
formal definiert durch ,F ~ G = o(F = 0G)“, wodurch sich Liveness-Eigenschaf-
ten, die nur zu Beginn gelten, nur umstéindlich ausdriicken lassen. Letzlich lassen
sich aber alle Liveness-Eigenschaften auch auf diese Weise ausdriicken.

Betrachten wir nun, welche Verifikationsverfahren es gibt und wie sie unterstiitzt
werden miissen.

Fiir Beweise von Safety-Eigenschaften steht uns das folgende grundlegende Verfah-
ren zur Verfligung:

e Es wird eine geeignete globale Invariante des Transitionssystems bestimmt,
o es wird gezeigt, dafl diese Zusicherung zum Systemstart gilt,

o es wird gezeigt, dafl jede einzelne Transition die Giiltigkeit dieser Zusicherung
stets erhilt, und

o schliefflich wird nachgewiesen, dafl aus der Zusicherung die gewiinschten Eigen-
schaften folgen.

Wenn die gewiinschten Eigenschaften sehr umfangreich und auch kompliziert sind,
wird es sehr schwer, die globale Invariante zu finden. Da es ohnehin empfehlenswert
ist, die gewiinschten Eigenschaften zu strukturieren, kann man sich in diesem Falle
damit behelfen, das obige Verfahren jeweils fiir Teileigenschaften durchzufiihren,
aus deren Konjunktion sich dann die gesamten gewiinschten Eigenschaften ergeben.
Auf diese Weise sind dann viele, aber wieder einfachere globale Invarianten des
Transitionssystems zu finden und zu beweisen.

Selbstversténdlich kann man dieses Grundverfahren noch verfeinern, indem man
zum Beispiel in geeigneter Weise von vornherein ausschlieft, dafl durch bestimmte
Gruppen von Transitionen die Giiltigkeit der Zusicherung veréindert wird, weil diese
»in den betreffenden Fillen nicht aktiviert sind“. So kann die zu leistende Arbeit
erheblich reduziert werden.!®

19 Auch in [Bre90] wurden die hier beschriebenen Verfahren im Prinzip angewandt. Die vie-
len, getrennt nachgewiesenen Lemmata waren nichts anderes als Teile einer groien globalen
Invarianten. Die Argumentation in dieser Arbeit benutzte sehr stark Begriffe wie Zustands-
mengen und Ausfiihrungspfade. Dies waren im wesentlichen Uberlegungen, mit denen sehr
schnell fiir eine grofie Anzahl von Estelle-Transitionen ausgeschlossen wurde, dafl sie die
Erfiilltheit der jeweils betrachteten Zusicherung verindern. Die Beweisfiihrung war aller-
dings hiufig auf natiirliche Sprache angewiesen, weil die formalen Mittel fehlten, um zum
Beispiel tiber die Inhalte von Warteschlangen zu sprechen.



Nun zu den Liveness-Figenschaften: Die wichtigsten sind wie gesagt ,leads-to“-
Eigenschaften. Ein Spezialfall ist die Zusicherung der Termination. Im allgemeinen
Fall kann die Bedingung, deren Erfiillung nach einer endlichen Anzahl von Schrit-
ten zugesichert wird, aber auch eine beliebige andere Aussage iiber den Zustand
sein. Auflerdem wird meist nicht nur die einmalige Erfiillung einer Bedingung zu-
gesichert, sondern fiir jede erneute Erfiillung einer Start-Bedingung die Erfiillung
einer Folge-Bedingung zugesichert. Gelegentlich ist die Start-Bedingung True, wo-
mit spezifiziert wird, dafl die Folge-Bedingung unendlich oft erfiillt sein soll.

In manchen Spezifikationstechniken ist nicht nur ausdriickbar, daf eine Bedingung
notwendigerweise (mindestens einmal) erfiillt werden muf}, sondern auch, daf} es
lediglich potentiell ist, daf3 sie erfiillt wird. Die Beweisverfahren sind fiir diesen
Fall ganz &hnlich, nur dafl nicht gezeigt werden muf}, daf alle Ausfiihrungsfolgen
zur Erfiillung der Folge-Bedingung fiihren, sondern dafl es im Ausfilhrungsbaum
mindestens einen Pfad gibt, der zur Erfiillung der Folge-Bedingung fiihrt. (Fiir
Aussagen tiber die potentielle Erfiillung einer Bedingung fassen wir die Menge aller
moglichen Ausfiihrungsfolgen zu einem einzigen Ausfithrungsbaum zusammen, in-
dem wir die gemeinsamen Anfangsstiicke von je zwei Folgen ,aufeinanderkleben®,
so daf sie sich erst trennen, wenn sich die korrespondierenden Zustinde zum ersten
Mal unterscheiden.)

Der ,leads-to“-Operator, der die unvermeidliche Erfiillung einer Bedingung be-
schreibt, muf} fiir Eigenschaften dieser Art durch einen Operator ersetzt werden,
der die potentielle Erfiillung einer Bedingung beschreibt. Damit kann zum Bei-
spiel LATTICE, die grundlegende Schlufiregel fiir unvermeidliche Eigenschaften aus
[Lam91] (siehe etwas weiter unten), durch einen einfachen Austausch der Opera-
toren in eine Schlufiregel fiir potentielle Eigenschaften verwandelt werden.

Lamport hilt nichts davon, potentielles Verhalten zu beschreiben, weil dies seiner
Meinung nach nur ein schwacher Ersatz fiir Liveness-Eigenschaften ist, welche in
seiner TLA direkt ausdriickbar sind. Unserer Erfahrung nach wiren derartige Aus-
drucksmoglichkeiten in Lamports TLA nur schwer sinnvoll zu integrieren, weil die
TLA insbesondere dazu geeignet ist, ein System auf verschiedenen Stufen der Ab-
straktion zu beschreiben. Dagegen ergab sich im Rahmen der Arbeiten fiir [Bre90]
die Erkenntnis, dafy Aussagen iiber potentielles Verhalten nicht invariant gegen einen
Wechsel der Abstraktionsebene sind.?°

Zum Beweis von Unvermeidlichkeitseigenschaften kdnnen wir entweder auf bereits
vorhandene Zusicherungen {iber Liveness aufbauen, beispielsweise auf eine Zusi-
cherung, daf} die nichtdeterministische Auswahl von Transitionen eines Systems in
einem bestimmten Sinne ,fair“ ist. (Fiir Estelle steht uns eine solche Aussage nicht
zur Verfiigung.) Oder wir miissen ein grundlegendes Beweisverfahren anwenden, bei
dem mit Hilfe einer Wohlordnung die Unvermeidlichkeit der Erfiillung einer Bedin-
gung gezeigt wird. (Das formale Schlufiregelsystem in [Lam91] enthilt fiir beide
Moglichkeiten spezielle Schlufiregeln, wobei sich alle diese Regeln letztlich von der
einen Regel iiber die Wohlordnung ableiten lassen.)

Das genannte grundsétzliche Beweisverfahren fiir Unvermeidlichkeitseigenschaften

20 Der Begriff des potentiellen Verhaltens ist nur im Kontext von nichtdeterministischen Ent-
scheidungen sinnvoll. Aber Nichtdeterminismus ist eng mit dem Grad der Abstraktion ver-
bunden: Auf der untersten Abstraktionsebene sind alle Details des Systems bekannt. Daher
gibt es dort kein nichtdeterministisches Verhalten mehr. (Ausnahmen entstehen nur durch
erstens die Heisenbergsche Unschirfenrelation der Quantenphysik und zweitens den nicht
formalisierbaren menschlichen Willen, sofern im System Menschen vorkommen.) Fiir alle
anderen Abstraktionsstufen gilt, dal die Beschreibung um so weniger Nichtdeterminismus
enthilt, je mehr Details betrachtet werden.



funktioniert zum Beispiel folgendermafien:
Es wird die Existenz einer Funktion mit folgenden Eigenschaften gezeigt:

e Die Funktion ordnet jedem Zustand ein Element einer Wohlordnung, zum Beispiel
der natiirlichen Zahlen, zu.

e In jedem Zustand, dem das kleinste Element der Wohlordnung zugeordnet ist,
ist die gewiinschte Bedingung erfiillt.

e Allen Nachfolgerzustinden eines Zustandes sind kleinere Elemente zugeordnet,
aufler wenn dem Zustand bereits das kleinste Element zugeordnet war.

AuBlerdem muf} es zu jedem Zustand, dem nicht das kleinste Element zugeordnet
ist, mindestens einen Nachfolgerzustand geben.

Und das Transitionssytem mufl wohldefiniert sein, was fiir eine Estelle-Spezifikation
bedeutet, dal jede Estelle-Transition immer terminiert, wenn sie schaltet.

(Falls eine Liveness-Eigenschaft nur die Moglichkeit der Erfiillung einer Bedingung
fordert, ist in der letzten der Forderungen an die Funktion die Allquantifizierung
durch eine Existenzquantifizierung zu ersetzen.)

Das eben beschriebene Verfahren wird oft variiert. Zum Beispiel mufl man nicht un-
bedingt jedem Zustand genau ein Element der Wohlordnung zuordnen. Es kénnen
auch mehrere oder gar keines sein. Man kann dann den Beweis so konstruieren, dafl
die gewiinschte Eigenschaft erfiillt ist, wenn kein kleineres Element der Wohlord-
nung mehr existiert. Dabei wird nach wie vor ausgenutzt, dafl jede streng monoton
sinkende Folge von Elementen einer Wohlordnung endlich sein muf}. Die formale
Schlufiregel LATTICE in [Lam91] ist fiir einen derartigen Beweis konstruiert.

Anmerkung: Diese Schlufiregel LATTICE benutzt in ihrer Pramisse den ,leads-to“-
Operator, mit dem nicht nur unmittelbar aufeinanderfolgende Zusténde betrachtet
werden. In der Anwendung bedeutet dies aber nur, dafl eine Menge von Verzwei-
gungsmoglichkeiten Einzelschritt fiir Einzelschritt untersucht werden muf}, damit
gezeigt wird, dafl die gewiinschte Bedingung nach endlich vielen Schritten erfiillt
wird.

Wie wir gesehen haben, besitzen die Beweisverfahren fiir Safety- und Liveness-
Eigenschaften viele Gemeinsamkeiten: In einem ersten, kreativen Schritt muf} ei-
ne geeignete globale Invariante beziehungsweise eine geeignete Funktion tiber dem
Zustandsraum gefunden werden. Im zweiten Schritt miissen dann bestimmte Eigen-
schaften von Transitionen beziehungsweise Zustinden nachgewiesen werden. Und
erst zum Schlufl kommt jeweils eine einzige Schlufiregel ins Spiel, die die Ergebnisse
zusammenfafit und auf eine temporale Aussage fiihrt.

Das Entscheidende dabei ist: Aufler im letzten Schritt wird nicht mit temporalen Ei-
genschaften argumentiert, sondern nur {iber priadikatenlogische Zusicherungen iiber
Zusténde oder allenfalls {iber Zusicherungen iiber das Verhiltnis unmittelbar auf-
einanderfolgender Zusténde. Letzteres wurde in [Lam91] mit dem Begriff der ,,Ak-
tion“ gut formalisiert. Somit miissen wir wiahrend der wesentlichen Beweisschritte
nicht mit Ausfithrungsfolgen, temporalen Operatoren und dhnlichem hantieren, die
einfacheren Mittel der gewthnlichen Logik reichen dabei aus.

Aus diesem Grunde ist es auch angemessen, im Rahmen unserer Diplomarbeit Estel-
le-Transitionen mit prédikatenlogischen Mitteln darzustellen.

Voraussetzungen fiir formales Schlieflen tiber Estelle-Spezifikationen in dieser Dar-
stellung sind allerdings eine geeignete formale Beschreibung der nachzuweisenden
Eigenschaften, eine geeignete Formalisierung der Relation von aufeinanderfolgenden
Zusténden sowie ein geeignetes formales Schlusystem.

Lamports Begriff der ,,Aktion“ ist hier hervorragend geeignet, aufeinanderfolgende



Zusténde zu beschreiben, und auch ein formales Schlufisystem wird von der TLA
geboten. Deshalb werden wir uns im folgenden bei den Beispielen von temporalen
Eigenschaften an die TLA anlehnen.

Da eine fiir alles geeignete Beschreibungstechnik noch nicht gefunden ist und ver-
mutlich auch nicht existieren kann, wird es sicherlich Eigenschaften geben, die sich
in der TLA nicht (gut) spezifizieren lassen, so dafl in diesen Fillen die TLA fiir
einen Beweis nicht verwendet werden kann. Abzusichern ist nur, daf§ in der TLA
die wichtigen Beweistechniken formalisiert sind. Denn fiir diese Diplomarbeit geht
es nur darum, fiir Estelle eine formale Darstellung zu finden, die fiir alle wichtigen
Beweistechniken gut geeignet ist.

Die eben geforderte Absicherung ist in der Tat notwendig: Lamport legt nur ei-
ne sehr einfache temporale Logik zugrunde. Aber es gibt auch ausdrucksstirkere
Varianten von temporaler Logik, die es zum Beispiel auch erlauben, sich auf die
Vergangenheit zu beziehen; die Erweiterungen konnen bis hin zu einer Intervallogik
gehen (vergleiche etwa [Got92] und [ScMeVo831). Werden hierfiir neue Beweisver-
fahren notwendig?

Bei Betrachtung dieser Logiken stellt sich zum Gliick heraus: Das einzig wesentlich
Neue ist, dafi sich die spezifizierten Eigenschaften nicht mehr immer auf die gesamte
Zeit beziehen, sondern dafl sie sich auch nur auf ein Intervall beziehen kénnen.
Innerhalb dieses Intervalls greifen weiterhin die alten Beweisverfahren, sowohl fiir
Invarianten wie fiir Unvermeidlichkeitseigenschaften. Es kann lediglich notwendig
werden, die Existenz von Intervallgrenzen nachzuweisen, aber dies liuft letztlich
wieder auf den Nachweis von Unvermeidlichkeitseigenschaften hinaus.

Weiterhin sind noch die oben erwéhnten Logiken zu bedenken, in denen die Moglich-
keit der Erfiillung einer Bedingung ausdriickbar ist. Wie aber oben bereits beschrie-
ben, sind die dafiir nétigen Beweisverfahren sehr nahe mit denen fiir Unvermeid-
lichkeitseigenschaften verwandt. (Man mufite im Grundverfahren lediglich eine All-
quantifizierung durch eine Existenzquantifizierung ersetzen.)

Daher reicht es aus, nur die Beweisverfahren zu beriicksichtigen, die wir in diesem
Kapitel ausfiihrlich betrachtet haben und die auch Lamport in der TLA formalisiert
hat.



4.3 Verschiedene priadikatenlogische Darstellungsformen
fiir Estelle-Transitionen

Eines der Ergebnisse im vorigen Kapitel war, dal wir prédikatenlogische Mittel zur
Darstellung von Estelle-Transitionen verwenden sollten. Die Schaltbedingungen von
Estelle-Transitionen sind ohnehin bereits so gut wie in einer pridikatenlogischen
Form, so dafl ihre Darstellung trivial ist. Es bleibt fiir die Untersuchung also die
Darstellung der Riimpfe der Estelle-Transitionen {ibrig. Die Riimpfe enthalten einen
Pascal-artigen Code, und fiir Stiicke von Pascal-artigem Code finden sich in der
Literatur (Kapitel 10) die folgenden Moglichkeiten einer pridikatenlogischen Dar-
stellung der Semantik:

Priadikatenlogische Darstellungsformen fiir Estelle-Transitionsriimpfe
(a) Ein Pridikat iiber die sich dndernden Teile des Systemzustandes

(b) Ein Prédikat iiber den Zusammenhang zwischen dem gesamten alten und dem
gesamten neuen Systemzustand

c
d
e
f

~—

Eine Zusicherung nach Hoare aus Vorbedingung, Transition und Nachbedingung

~

Ein Pradikatentransformator ,stirkste Nachbedingung“ nach Dijkstra

~—

Ein Pridikatentransformator ,,schwiichste Vorbedingung® nach Dijkstra

(
(
(
(

~—

Eine Mischform aus einigen der vorigen Darstellungformen

Unabhéngig von der Beschreibung der Schaltwirkung muf} auf jeden Fall die Schalt-
bedingung einer Transition angegeben werden, dies geschieht fiir jede der obigen
Moglichkeiten sinnvollerweise durch ein einfaches Pradikat.

In den meisten Darstellungsformen kénnte man die Darstellung der Schaltbedin-
gung leicht in die Darstellung der Schaltwirkung integrieren, aber damit wiirden
wir wertvolle Information verschenken, die uns die Estelle-Form bereits fertig lie-
fert. Denn fiir Beweise braucht man sehr oft die Information, wann eine Estelle-
Transition schaltbereit ist.



4.4 Das untersuchte Beispiel: Der Euklidische Algorithmus

Die im vorigen Kapitel zusammengetragenen pradikatenlogischen Darstellungsfor-
men fiir die Riimpfe von Estelle-Transitionen sollen anhand eines einfachen Beispiels
auf ihre Verwendbarkeit fiir unsere Zwecke untersucht werden. Dieses Beispiel stellen
wir jetzt vor:

Der Euklidische Algorithmus

Er berechnet iterativ den groften gemeinsamen Teiler (ggT) von zwei positiven
ganzen Zahlen.

Es handelt sich um einen gewthnlichen sequentiellen, terminierenden Algorithmus.
Er ist zum Beispiel in dhnlicher Form in [Dij76] beschrieben, nur wird die dortige
allgemeine do. . od-Schleife hier mit Estelle-Transitionen ausgedriickt.

Weil die besonderen Moglichkeiten von Estelle nicht genutzt werden, kdnnen wir in
diesem einfachen Beispiel das Ausfiihrungsmodell von Estelle einfach als ein ganz
primitives Transitionssystem ansehen und miissen fiir dieses Moment nicht zwischen
Estelle-Transitionen und Transitionen des abstrakten Automaten unterscheiden. So
ersparen wir uns vorliufig die explizite Angabe des Estelle-Ausfithrungsmodells.

Folgende Eigenschaften wiinschen wir uns vom Algorithmus (wobei a, b ,starre®
Variablen wie in der TLA, oft auch Konstanten genannt, sind). Zur Darstellung
benutzen wir eine Mischung der Notation der temporalen Logik der Aktionen, siehe
Kapitel 3.2, mit der Schreibweise fiir Beweise aus [DiSc90]2!, siehe Kapitel 3.4:

(1) o( State = finished = g = ggT(a,b) ) (Safety)
(2) a>0Ab>0 = <¢(State = finished) (Liveness)

Dabei ist die Definition von ggT(a,b):

[(@>0Ab>0)

= (ggT(a,b) | a
A ggT(a,b) | b
A-(Fc:clanc]|b:c>ggl(a,b)))]

Eine Anmerkung: In unserer Definition kénnen a und b auch kleiner oder gleich
null sein.?22 (In der Estelle-Spezifikation weiter unten miissen sie lediglich vom
Typ Integer sein.) Allerdings ist die Implikation fiir a < 0 v b < 0 trivialer-
weise erfiillt, so dafl keinerlei Aussage mehr {iber ggT(a,b) gemacht wird. Oder
anders ausgedriickt: Egal welchen Wert man fiir ggT (a,b) in diesem Falle wihlt, es
widerspricht nicht unserer Definition. Nur wenn a und b beide gréfler als null sind,
legt die Definition ggT(a,b) eindeutig fest. Dies entspricht Lamports Vorgehen in
der TLA zum Beispiel bei der Definition der Division durch null. Die Division er-
gibt garantiert immer einen Wert, aber Lamport gibt keinerlei Zusicherung tiber die
Beschaffenheit des Ergebnisses. Daher kann dann keine Zusicherung mehr bewiesen
werden, die irgendeine Eigenschaft des Ergebnisses voraussetzt, und sei es nur, dafl
das Ergebnis eine reelle Zahl ist.

21 Hier sind noch Notationsprobleme zu 1sen: Eckige Klammern ohne tiefgestellten Index

bezeichnen den Uberall-Operator fiir boolsche Strukturen, wihrend sie mit tiefgestellter
Zustandsfunktion anzeigen, welche Variablen von der eingeklammerten Aktion wihrend eines
»ototter“~Schritts unverdndert gelassen werden.

Dahinter verbirgt sich das altbekannte Problem der partiellen Funktionen (wie es zum Bei-
piel in [Par92] von Parnas diskutiert wird). Im Rahmen von Software-Spezifikationen hat
man h&dufig mit Funktionen zu tun, die nicht fiir beliebige Argumente definiert sind. An-
dererseits verlangen konventionelle formale Interpretationen von logischen Ausdriicken, dafl
alle vorkommenden Funktionen total sind, das heift, fiir alle denkbaren Argumente definiert

22



Noch eine Anmerkung: In den beiden Eigenschaften (1) und (2) wird die Variable
»otate® erwihnt, die mit dem eigentlichen Problem nichts zu tun hat und nur
bendtigt wird, um das Ende der Berechnung ausdriicken zu kénnen. Im Rahmen
der TLA konnte man diese unschéne Formulierung leicht vermeiden, indem eine
»Aktion* spezifiziert wird, die das gewiinschte Ergebnis der Variablen ,g* zuweist.
Trotzdem wurde die obige Formulierung mit Bedacht gewihlt, denn sie enthilt
nur einfache ,Pridikate“ im Sinne von [Lam91]. Da wir verschiedene Formalismen
untersuchen wollen, diirfen wir nicht die Spezialitit eines davon von vorneherein
zur Grundlage machen. Dann wére das Ergebnis bereits festgelegt.

Drei abgeleitete Eigenschaften von ggT sind:
[a >0 = ggl(a,a) = al

[(@>0ADb >0 = ggT(a,b) > 0]

[(@a>0ADb>0) = ggT(a,atb) = ggT(a,b)]
Beweis der letzten Behauptung:

a>0Ab>0
= { Arithmetik }
a>0Aa+b>0
= { Definition von ggT }
gegT(a,a+b) | a
A ggT(a,a+b) | a+b
A-(Qc:c|anc|ath: ¢ > gglla,ath)))
= { Definition von ,|“, ,Trading“ }
(3d: d € N*: (Je: e € N*:
ggT(a,atb) * d = a
A ggT(a,atb) * e = a+b
A-(@c:: (3f: £ eN': (3g: g e N*:
c*f=aAc*g=athbac>ggT(a,a+h)))))))
= { zwei arith. Umformungen, wg. a,b,d,e,f,g,ggT(a,a+b) > 0) }
(3d: d e NT: (Fe: e € N*:
ggT(a,atb) * d = a
A ggT(a,atb) *x e =
A d/e = a/(a+b)
A=A c:: (3F: £ eNT: (3g: g ¢ Nt
cxf=anc*g=athAf/g=a/(ath)
A c > ggT(a,a+b)))))))
= { zwei arith. Umform.: jeweils Subtr. von 1 auf beiden Seiten }
(3d: d e N*: (Fe: e € N*:
ggT(a,at+b) * d = a
A ggT(a,a+b) * e = a+b
A (e-d)/e = b/(a+b)
A-(Fc:: (Af: £ eN': (3g: g e N*:
cxf=anc*g=ath A (g-f)/g = b/(a+b)
A c > ggT(a,a+b)))))))
= { zweimal Einsetzen, Weglassen von Teiltermen }

a+b

sind. Manche Autoren bemiihen daher dreiwertige Logiken, Parnas definiert die grundlegen-
den Pridikate =,<,>,... so um, daf8 sie bei undefinierten Argumenten False ergeben, und
Lamport 16st das Problem in der TLA auf die oben im folgenden beschriebene Weise. Wir
halten uns an Lamports Losung, da sie elegant ist und auflerdem iiber die TLA auf natiirliche
Weise bereits in die TLA/PT einfliefit.



(3d: d e NT: (Fe: e e NT:
ggT(a,atb) * d = a
A ggT(a,atb) * (e-d) = b
A-(@c:: (3f: £ eN': (3g: g e N:
cxf=ancx* (gf) =b A c > gglT(a,at+b)))))))
= { Definition von ,|“, ,Trading“ }
geT(a,a+b) | a
A ggT(a,at+b) | b
A-(Qc:c|lanrc]|b:c>ggTla,a+b)))
= { Def. ggT }
ggT(a,at+b) = ggT(a,b)

Wir behaupten nun, daf} folgende Spezifikation in Estelle die Eigenschaften (1) und
(2) erfiillt:

Specification euklid Systemprocess;

Const
a = Any Integer;
b = Any Integer;

Var

: Integer;
: Integer;
: Integer;

0| < ™

State
working,
finished;

Initialize
To working
Begin

X = a;
y :=Db
End;

Trans
From working
Provided x < y
Name t1:
Begin
y :=y-x
End;

Trans
From working
Provided y < x
Name t2:
Begin
X :=X-Y%
End;



Trans
From working
Provided x = y
To finished

Name te:
Begin
g =X
End;
End.

Fiir dieses einfache Beispiel ist eine globale Invariante zum Beweis der Safety-
Eigenschaft (1) leicht zu finden, wenn man die Funktionsweise des Algorithmus’
verstanden hat. Sie lautet:

(3 (@>0Ab>0 = x>0Ay >0 ggllx,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))

Fiir die Liveness-Eigenschaft (2) ist eine passende Funktion des Zustandsraumes
nach No:

(4) f(x,y,g,State) = max(0, (x + y) * ind1(State # finished))

(Dabei ist ind1(p) die Indikatorfunktion, die den Wert eins annimmt, wenn p wahr
ist, und den Wert null, falls p falsch ist.)

Durch die Verwendung der Maximumfunktion ist offensichtlich sichergestellt, daf}
die Funktion f niemals Werte kleiner als null liefern kann, egal fiir welchen Zustand.
Hierdurch sichern wir ab, dal der Wertebereich der Funktion f tatsichlich nur
die Menge No umfaft, also nach unten beschrinkt ist, so dal wir (No, <) als
Wohlordnung fiir unseren Liveness-Beweis verwenden kénnen. Ansonsten ist aber
vollig uninteressant, welche Werte £ liefert, falls a oder b kleiner als null ist, da
dann die Liveness-Eigenschaft (2) trivialerweise erfiillt ist. Und falls weder a noch
b kleiner als null ist, konnen wir aus (3) sofort den Satz (a>0Ab>0)=(x>0Ay>0)
ableiten und schlieflien, dafl auch weder x noch y kleiner als null ist, so dafl dann
das rechte Argument der Maximumfunktion ohnehin nicht kleiner als null ist.



4.5 Untersuchung der pradikatenlogischen Darstellungs-
formen fiir Estelle-Transitionen

Um die in Kapitel 4.3 zusammengetragenen Semantikdefinitionstechniken auf ihre
Eignung fiir unsere Zwecke zu priifen, versuchen wir, sie auf das Beispiel aus dem
vorigen Kapitel anzuwenden.

Als erstes versuchen wir iiberhaupt einmal, unser Estelle-Beispiel in die jeweilige
Darstellungsform umzusetzen. Wenn dies gelingt, versuchen wir anschlielend zu ve-
rifizieren, daf erstens jede Transition die Giiltigkeit der Zusicherung (3) vom Ende
des vorigen Kapitels erhilt und dafl zweitens die dortige Funktion f aus der Defi-
nition (4) die gewiinschten Eigenschaften besitzt. Wenn sowohl die Darstellung als
auch beiden Verifikationen moglich sind, dann unterstiitzt die Darstellungstechnik
die wesentlichen Beweistechniken, wie wir sie in Kapitel 4.2 beschrieben haben.

Die in diesem Kapitel gefithrten Beweise sind halb formal, da zwar der Estelle-
Text jeweils mathematisch dargestellt wird, wir als Schlufiregeln aber nur die allge-
mein bekannten Regeln der Pridikatenlogik und der Arithmetik verwenden. Aber
da wir uns zunichst einmal nur fiir die Ausdruckskraft der formalen Darstellung
interessieren, schadet es nicht, wenn die Schlufiregeln noch nicht formalisiert sind.

(a) Beschreibung einer Estelle-Transition durch ein Pridikat iiber die
sich dndernden Teile des Systemzustandes

Ein Pridikat gibt den Zusammenhang zwischen dem gesamten alten und dem
gesamten neuen Systemzustand an. Dabei bedeutet die Nichterwdhnung einer Va-
riablen implizit, dafl sie unveridndert bleibt.

Wir setzen die Estelle-Transitionen des Beispiels aus Kapitel 4.4 in diese Darstel-
lungsform um.

Fiir die Unterscheidung des alten und des neuen Systemzustandes bei den Schalt-
effekten verwenden wir die meist iibliche Notation, wie sie unter anderem auch in
der TLA verwendet wird: Ein ungestrichener Variablenname beschreibt den Wert
vor dem Schalten und ein gestrichener den Wert nachher.23

Die Notation fiir die Aufteilung in Schaltbedingung und Schaltwirkung ist locker
an CRS ([MaNe87]) angelehnt.

Initialize
Effects: x' = a
Ay =D
A State’ = working

(Es wird an dieser Stelle trotz der Nichterwidhnung der Variablen g keine Aussage
iiber g' gemacht, da vor der Initialisierung kein Zustand existiert, und es folglich
auch keine Aussage iiber g vor der Initialisierung gibt. Auf diese Weise wird be-
schrieben, daf} die Variable g nicht initialisiert wird.)

Trans t1:
Cond: State = working
ANx <Yy
Effects: y =y -x

(Die Variablen x, g und State bleiben unveréndert, da x', g’ und State’ nicht in
den Schaltwirkungen erwéhnt werden.)

23 Einige Autoren machen es auch genau umgekehrt, zum Beispiel [MaNe87] in CRS.



Trans t2:

Cond: State = working
ANy < X
Effects: x' =x -y
Trans te:
Cond: State = working

AX =y
Effects: g =x
A State’ = finished

Hier bei (a) werden im Gegensatz zu (b) nur die Variablen aufgefiihrt, die verdndert
werden. Das erscheint auf den ersten Blick eleganter und weniger aufwendig. Aller-
dings handeln wir uns damit das sogenannte ,,Frame-Problem“?* ein: Wir kénnen
nicht immer sofort sagen, welche Variablen unveridndert bleiben, da diese Menge
nicht explizit angegeben ist, sondern ihre Grofle von der Definition der Umgebung
(daher ,Frame“) abhiingt.

Im Gegensatz zu (b) ist das Pridikat ,,(z' = z')“ nicht immer wahr: Wenn wir
»A (z' = 2)“ an eine Formel anhingen, verindern wir unter Umstinden ihren
Wahrheitswert. Beispiel:

(1) x' = x+1 A y'-4 = x
y

(2) ¥ =x+t1Aay-4=xn2Z =72

(1) enthilt implizit den Konjunktor ,,(z' = z)“. In (2) aber ist er nicht enthalten,
z' darf jeden beliebigen Wert annehmen. Damit sind (1) und (2) nicht dquivalent,
und ,,(z' = z')“ ist folglich nicht Einselement der Konjunktion. Diese Eigenschaft
besitzt aber , True“, weshalb ,(z' = z')“ nicht dquivalent zu ,,True“ sein kann.

Aus diesem Grunde geht Lamport mit seiner TLA ([Lam91]) den in (b) beschriebe-
nen Weg.

Ansonsten ist (a) aber gleichwertig zu (b). Wir betrachten daher gleich als nichstes
(b), um die fiir beide Versionen gemeinsamen Argumente nicht doppelt anzufiihren:

(b) Beschreibung einer Estelle-Transition durch ein Pridikat iiber den
gesamten Systemzustand

Ein Priadikat wie bei (a), aber ohne die implizite Annahme iiber die ungenannten
Variablen: Die ungenannten Variablen diirfen im Nachzustand jeden beliebigen Wert
annehmen.

Auch hier setzen wir die Estelle-Transitionen des Beispiels aus Kapitel 4.4 in diese
Darstellungsform um:

Initialize
Effects: x' = a
Ay =D
A State’ = working

(Da die Variable g nicht initialisiert werden soll, wird wiederum keine Aussage
iiber g’ gemacht. g’ darf jeden beliebigen Wert einnehmen. Und da es hier keinen
Vorzustand gibt, wére es auch sinnlos, ein ungestrichenes g zu verwenden, um zum
Beispiel zu spezifizieren, dafl die Variable g unveréindert bleibt.)

24 Beschreibungen des allgemeinen Frame-Problems, eine Bibliographie und verschiedene
Ansidtze zur Losung des allgemeinen Problems finden sich in [Bro87].



Trans t1:

Cond: State = working
ANXx <Yy
Effects: y =y - x
Ax =x
ng =g
A State’ = State
Trans t2:
Cond: State = working
ANy < X
Effects: x' =x -y
Ny =y
ng =g
A State’ = State
Trans te:
Cond: State = working
AX =Y
Effects: g =x
Ax =x
Ay =y
A State’ = finished

Wie man leicht sieht, 148t sich unser Algorithmus damit gut verifizieren. (Bei auf-
wendigen Pradikaten tiber die Estelle-Transitionen wird die Umformungsarbeit
natiirlich gréer.)

Bisher unbeantwortet geblieben ist aber die Frage, wie die Pridikate aus dem Text
der Transitionen abgeleitet werden.

Um ein Pradikat zu erhalten, das alle Wirkungen einer gesamten Estelle-Transiti-
on beschreibt, ist es sinnvoll, zuerst Pridikate fiir die primitiven Operationen zu
definieren und dann Regeln anzugeben, wie die Préidikate fiir zusammengesetzte
Operationen zu bestimmen sind. Unter anderem Hoare hat diesen Ansatz verfolgt,
er sagte in [Hoa85] sogar: ,,Programme sind Pradikate®.

Fiir Operationen wie die einfache Zuweisung oder die bedingte Verzweigung lassen
sich leicht die zugehorigen Prédikate angeben. Wir bekommen aber nur dann ein
Préadikat fiir den gesamten Rumpf der Estelle-Transition, wenn wir auch ein gutes
Verfahren zur Darstellung der sequentiellen Komposition von Operationen haben.
Und hier besteht laut [ZwRo89] eine Schwiiche der dort ,,Sat-Systeme“ (PP) ge-
nannten Systeme. So mufite auch Hoare in [Hoa85] auf S. 152 zugeben, daf} die
sequentielle Komposition recht kompliziert ist, und er gab in seinem dort vorge-
stellten, einfachen Kalkiil keine allgemeine Definition fiir sie an. Die Schwierigkeiten
entstehen insbesondere, wenn sequentielle Komposition und Iteration aufeinander
treffen.

Die Schwierigkeiten mit der sequentiellen Komposition verdienen eine ausfiihrlichere
Diskussion:

In [Hoa85] wird fiir den Operator der bedingten Verzweigung des Kalkiils eine
Auflsung in die gewohnliche pradikatenlogische Form gegeben:

P4b3PQ=0bBGAPV-DAQ = ((b=P) A (b= Q)

Ebenso fiir den Zuweisungsoperator:



(e > x -> P(x)) = P(e)

Auch fiir die Rekursion wird eine mathematische Definition gegeben, die allerdings
auf die Fixpunkttheorie zuriickgreifen muf.

Im Gegensatz zu den {ibrigen Operatoren gibt Hoare fiir die sequentielle Kompo-
sition nur algebraische Eigenschaften in Bezug auf die anderen Operatoren (aufler
der Rekursion) an. Da die Bedeutung der sequentiellen Komposition nur umgangs-
sprachlich erklirt wird, aber nicht auf der Grundlage der gewdhnlichen Pridikaten-
logik definiert wird, ist ihr Operator ,,;“ folglich selbst ein grundlegendes Element
des definierten Kalkiils. Da ,,; “ aber sicherlich nicht zu den gewthnlichen Operato-
ren der Priadikatenlogik gehort, wird damit der selbstgestellte Anspruch ,,Program-
me sind Préidikate“ nicht vollstindig eingelGst.

Es bleibt das Problem, wie man aus zwei Pridikaten, die sequentiell verbundene
Programmstiicke beschreiben, ein einziges Pradikat gewinnen kann, das die Bedeu-
tung des gesamten Objektes beschreibt. Der einfachste Weg, der letzendlich auch
dem von Hoare entspricht, ist, nach jeder Elementaroperation einen Zwischenzu-
stand zu betrachten und dies mit Hilfsvariablen auszudriicken. Beispiel:

Pascal Pradikat
X =Yy X1 TY¥y0ANY1L =Y0
x = x+1 X9 = xq9t1 A yg = ¥4

X :=y; x := x+1 X4 =Yy0AY1L =Y0 N Xp =X+l A yg =¥q

Um daraus ein Pradikat ausschliellich iiber das gesamte Objekt zu erhalten, miissen
die Hilfsvariablen eliminiert werden, oder falls das nicht mdglich ist, mit Hilfe von
Existenzquantifikationen verborgen werden:

(3x1,¥1:: X{ = Y0 A Y1 = Y0 A X9 = X1+l A yo = ¥q)

x9 = yotl A y2 = ¥o

Wenn die Bedeutung eines seqentiellen Programmstiicks stiickweise zusammen-
gefiigt wird, nehmen die Pridikate der Teilstiicke im Laufe der Arbeit komplizierte
Formen an, so daf} die individuelle Inspektion der Struktur des jeweiligen Pridikates
fiir die Vereinfachung erforderlich wird. Unterldfit man die Vereinfachung, so wird
das Pradikat sehr schnell hoffnungslos uniibersichtlich.

An dieser Stelle wird auch klar, warum die allgemeine Iteration so viele Schwie-
rigkeiten macht: Bei ihr ist die Zahl der Schleifendurchldufe nicht von vorneherein
festgelegt, so dafl auch die Anzahl der Zwischenzustinde nicht feststeht. Und da-
mit ist das eben angedeutete Verfahren, das eine feste Zahl von Zwischenschritten
voraussetzt, nicht mehr durchfiihrbar.

Soweit die Ausfiihrungen zu den Problemen der sequentiellen Komposition, zuriick
zur Darstellung von Estelle-Transitionen durch Pradikate.

In Estelle-Transitionen wird die Iteration zwar normalerweise keine sehr grofie Rol-
le spielen, aber wir kénnen sie auch nicht einfach ausschliefflen, da wir damit die
mogliche Ausdruckskraft einer Estelle-Transition sehr stark einschranken wiirden.

Das Ergebnis der Betrachtung von (a) und (b) ist also: Da es kein gutes,
allgemeines Verfahren gibt, Pascal-dhnlichen Text in ein Pridikat umzuset-
zen, konnen wir die Wirkung der Estelle-Transitionen nicht durch Prédikate
beschreiben.

Dies steht nicht im Widerspruch zu der Tatsache, da§ die temporale Logik der
Aktionen ([Lam91]) durchaus erfolgreich mit Pridikaten arbeitet. Denn dort wird



iiblicherweise zuerst in TLA in mehreren Verfeinerungsstufen spezifiziert und erst
in der letzten Stufe die TLA-Spezifikation in eine Programmiersprache umgesetzt.
Wir dagegen verfolgen hier den umgekehrten Ansatz, wir wollen eine vorhandene
Estelle-Spezifikation analysieren kénnen.

Auch der unserem Ziel entgegengesetzte Weg, dafl wir eine mathematische Beschrei-
bungsform angeben, die formal in Estelle umgesetzt werden kann, wére ein interes-
santes Ergebnis, aber es wire keine Definition der Semantik von Estelle mehr.

Daf die TLA fiir unsere Zwecke nicht direkt verwendbar ist, bedeutet aber nicht, daf3
wir uns dieses bereits fertige formale Schlulsystem nicht trotzdem nutzbar machen
koénnen. Wir kommen bei der Diskussion des Punktes (f) und bei der Zusammen-
fassung der Ergebnisse in Kapitel 4.6 darauf zuriick.

(c) Beschreibung einer Estelle-Transition durch eine Zusicherung nach
Hoare

Vor dem eben beschriebenen Kalkiil hatte Hoare bereits ein weiteres und viel be-
kannteres verdffentlicht ([Hoa691, [HoWi731), das nach der Klassifikation von
[ZwRo89] dem Ansatz ,Programme sind Pridikatentransformatoren“ (PT) folgt.

Es wird eine sogenannte Zusicherung aus Vorbedingung, Transition und Nachbe-
dingung angegeben, um die Schaltwirkung zu beschreiben:

{prer{Q}

Bei dem Hoareschen Axiomen- und Schlufiregelsystem tritt das bei (b) geschilderte
Problem nicht auf, da es eine elegante Schlufiregel fiir die sequentielle Komposition
gibt.

Eine solche Zusicherung unterscheidet sich in einem Punkt wesentlich von einem
Pradikat wie bei (b): Im allgemeinen wird die Wirkung der Transition durch die
Vor- und Nachbedingungen P und Q nicht vollstindig beschrieben. Wenn das Kalkiil
vollstandig ist, ist es lediglich mdglich, fiir jede giiltige Eigenschaft eine Zusicherung
herzuleiten. Dies ist fiir Korrektheitsbeweise sogar vorteilhaft, aber zur kontextun-
abhéngigen Definition der Wirkung einer Estelle-Transition nachteilig:

Will man eine Estelle-Transition in eine Zusicherung umsetzen, so muf} die Zusi-
cherung stark genug konstruiert werden.

Es ist immer moglich, fiir eine Transition folgendes nachzuweisen:
{ True } tr { True }

Denn bei der Anwendung der Schlufiregeln hat man immer die Wahl, welche Paare
aus Vor- und Nachbedingungen man nachweisen méchte.

Um die vollstindige Information iiber die Estelle-Transition zu bekommen, kann
man entweder die Vor- oder die Nachbedingung so formulieren, daf sie genau einen
Zustand beschreibt. Fiir die Nachbedingung (da in ihrem Falle die Zuweisungs-
Schlufiregel leicht anwendbar ist) sieht das so aus:

Trans t1:
Cond: State = working
ANx <Yy
Effects: { x = x{ A y-Xx = y1 A g = g1 A State = Stateq }
t1

{x=%x1 Ay=y1 Ag=gq A State = Stateq }

Wenn wir so verfahren, ist allerdings die Nachbedingung (oder im anderen Falle
die Vorbedingung) redundant und kann weggelassen werden. Damit sind wir wieder
genau bei dem Ansatz (b) angelangt. Das dort vorhandene Problem mit der sequen-



tiellen Komposition ergibt sich hier entsprechend, sobald wir im allgemeinen Fall
die Schlufiregel fiir sequentielle Komposition anwenden wollen, ohne Information
fallenzulassen.

Und selbst wenn es uns gelungen ist, die Vorbedingung ohne Informationsverlust zu
finden, so tritt immer noch ein Problem auf, das in [ZwRo089] als Adaptionsproblem
bezeichnet wird:

Haben wir
{prer{a}

nachgewiesen, so wollen wir daraus zum Beispiel
{ GIV A Cond } tr { GIV }

nachweisen, ohne auf die Struktur von tr zuriickzugreifen. Wenn,,GIV A Cond“ nicht
P impliziert, kénnen wir die Konsequenzregel nicht (direkt) anwenden, und das
Problem wird laut [ZwRo89] ,nichttrivial“.

Die FEleganz des Ansatzes der Hoareschen Zusicherungen beruht darauf, dafl es
moglich ist, fiir den aktuellen Zweck, also fiir das Beweisen einer bestimmten Zu-
sicherung, unwichtige Information wegzulassen. Damit ist er aber nicht geeignet,
unabhingig von einem konkreten Beweisziel eingesetzt zu werden.

Wie in Kapitel 4.2 ausgefiihrt ist es aber notwendig, die Estelle-Transitionen un-
abhiingig von einem konkreten Beweisziel zu beschreiben, da bei einer Verifikation
die globale Invariante im allgemeinen in mehrere Teilaussagen aufgeteilt sein wird,
die nacheinander nachgewiesen werden miissen.

(d) Beschreibung einer Estelle-Transition durch einen Pridikatentrans-
formator ,,stirkste Nachbedingung*

Es gilt nicht nur fiir die Hoareschen Zusicherungen aus (c), sondern generell fiir
alle PT-Systeme, dafl sie nicht dazu gedacht sind, ein Pridikat iiber das gesamte
Systemverhalten zu liefern, sondern jeweils nur Pridikate iiber die gerade interessie-
renden Teileigenschaften. Dies ist im Falle der Verifikation sequentieller Programme
sogar ein Vorteil.

Mit dem System der Hoareschen Zusicherungen haben wir also einen Pridikaten-
transformator. Allerdings hat er den Nachteil, daf er nicht explizit als Operator an-
gebbar ist, sondern in der Anwendung der jeweils richtigen Schlufiregeln des Kalkiils
besteht. (Nur falls wir die Probleme der sequentiellen Komposition und das Adap-
tionsproblem 13sen kdnnen, kénnen wir uns dies ersparen.)

Es gibt allerdings auch PT-Systeme, in denen die Pridikatentransformatoren expli-
zit angegeben werden, zum Beispiel ,,sp“ und ,,wp“ von Dijkstra. In diese Operatoren
kann man ein Prédikat hineinstecken, und durch eine Reihe von Textersetzungen,
die auch automatisch ausfiihrbar sind, erhilt man das andere Préidikat. Ein Zugriff
auf den Programmtext wie bei (c) ist nicht notwendig. Natiirlich ist es dann immer
noch erforderlich, das erhaltene Pridikat so umzuformen, da8 die Aquivalenz mit
dem Gewiinschten nachgewiesen wird.

Betrachten wir zuerst den Prédikatentransformator sp von Dijkstra ([DiSc90]),
der die stirkste Nachbedingung berechnet, und beschreiben mit ihm die Estelle-
Transitionen des Beispiels aus Kapitel 4.4.

Anmerkung: Wie in Kapitel 3.4 beschrieben, fiihrt der Pridikatentransformator
(x:=z) die Textersetzung >»Text ,z“ an die Stelle von Text ,,x“« auf seinem Pradikat
aus, so daf} beispielsweise gilt: (x:=z) . (x+y) = (z+y)



Initialize
Effects: [sp.Initialize.Y =
State = working
Ay =D
AX=a
A (IState:: (Fy:: (Ix:: ¥)))]

Trans t1:
Cond: State = working
ANx <Yy
Effects: [sp.t1.Y= (Fz: y = (z-x): (y:=2).Y)]
(Wobei die Variable z in Y nicht vorkommt.)

Trans t2:
Cond: State = working
ANy < X
Effects: [sp.t2.Y = (Jz: x = (z-y): (x:=2).Y)]
(Wobei die Variable z in Y nicht vorkommt.)

Trans te:
Cond: State = working
AX =y
Effects: [sp.te.Y =
State = finished A g = x
A (3State:: (Ig:: Y))]

Als Beispiel werden wir jetzt nachweisen, dafl die Transition t1 die globale Invariante
tatsdchlich erhilt:

Sie war definiert durch:

[GIV=(a>0Ab>0 = x>0Ay >0 A gglT(x,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))]

Es ist zu zeigen:

[sp.t1.(GIV A Condl) = GIV]

Beweis:

=

sp.t1.(GIV A Condl)
{ Einsetzen fiir GIV und Cond1 }
sp.t1.((a>0Ab>0 = x>0Ay>0 A ggl(x,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
A State = working A x < y)
{ Einsetzen fiir sp.t1 }
Fz: y = (z-x): (y:=2).
((@>0AbD>0 = x>0Ay >0 A ggTlx,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
A State = working A x < y))
{ Textersetzung ausfiihren, , Trading“ }
(3z:: y = (z=x)
A(@>0Ab>0 = x>0A2z>0 A ggT(x,z) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
A State = working A x < z)
{,z =y + x“ nutzen }



QFz:: y = (z—x)
A(@>0Ab>0 = x>0Ay+tx > 0
A geT(x,y+x) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
A State = working A x < y+x)
= { Ausklammern, den Teil mit z weglassen }

(@a>0Ab>0 = x>0Ay+tx > 0 A ggT(x,y+x) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
A State = working A x < y+x
= { arith. umformen, den Teil mit ,working® weglassen }
(@a>0Ab>0 = x>0Ay+x > 0 A ggT(x,y+x) = ggT(a,b))

A (State = finished = g = ggT(a,b))
ANO <Ly

= { Eigenschaft von ggT (s.o.), Weglassung von ,y+x > 0“ }
(a>0Ab>0 = x>0Ay>0Anggllx,y) = gglT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))

= { Einsetzen fiir GIV riickwirts }
GIV

q.e.d.

Der Beweis 1483t sich also gut fithren. Allerdings ist nachteilig, daf3 bei der stirksten
Nachbedingung der Pridikatentransformator fiir die Zuweisung sehr aufwendig ist,
falls die Variable, auf die zugewiesen wird, auch auf der rechten Seite der Zuweisung
vorkommt,.

Auflerdem kann man mit der stirksten Nachbedingung nicht untersuchen, ob eine
Estelle-Transition terminiert. Diese Eigenschaft ist aber aufgrund der Annahme des
atomaren Schaltens unbedingt notwendig, und man muf} sie untersuchen kénnen,
um sicherzustellen, daf} die Spezifikation wohldefiniert ist.

(e) Beschreibung einer Estelle-Transition durch einen Prédikatentrans-
formator ,,schwichste Vorbedingung*

Diese beiden Probleme treten nicht auf, wenn man statt der stirksten Nach-
bedingung die schwichste Vorbedingung als Pridikatentransformator verwendet
([Dij76], [DiSc90], [BrNe89]).

Von dem Pradikatentransformator ,,schwichste Vorbedingung“ gibt es, wie in Kapi-
tel 3.4 beschrieben, zwei Versionen: Die ,schwéchste freie Vorbedingung® wlp und
die eigentliche ,schwichste Vorbedingung“ wp. Mit wlp konnen wir die partielle
Korrektheit untersuchen und mit wp die totale Korrektheit, also die partielle Kor-
rektheit plus Termination. Dabei ist wlp fiir bestimmte Operationen etwas einfacher
aufgebaut und damit einfacher handzuhaben als wp, eben weil nicht auch Aussagen
iiber die Termination gemacht werden (siehe dazu auch Kapitel 3.4).

Ist eine Estelle-Spezifikation wohldefiniert, dann ist damit die Termination aller
Estelle-Transitionsriimpfe garantiert, und zur Untersuchung aller sonstigen Eigen-
schaften reicht die partielle Korrektheit. Also sollten wir die Semantik eines Estelle-
Transitionsrumpfes mit wlp beschreiben.

Aber leider kann man einem Pascal-artigen , Estelle-Transitionsrumpf“ nicht im-
mer gleich ansehen, ob er mit Sicherheit terminieren wird. Daher ist es notwendig,
dafl wir einen ,,Spezifikationstext“ daraufhin untersuchen kdnnen, ob er tatsichlich
wohldefiniert ist.

In Kapitel 3.4 haben wir bereits gesehen, dafl weder wlp noch wp fiir sich allein in
der Lage sind, die Situationen zu beschreiben, in denen ein ,Estelle-Transitions-
rumpf® nicht terminiert. Um die Wohldefiniertheit einer Estelle-Spezifikation zu



zeigen, bendtigen wir daher wp zusammen mit wlp. Damit kdnnen wir dann fiir je-
den Estelle-Transitionsrumpf formal zeigen, daf} er, interpretiert als Pascal-artiges
Programm, bei jeder , Ausfiihrung“ terminiert. Gegen Ende von Kapitel 5.1 kom-
men wir auf diesen Punkt noch einmal zuriick. Dann haben wir einen geeigneten
Formalismus eingefiihrt und konnen die obigen Argumente anhand der Definitionen
etwas detaillierter ausfiihren.2’

Festzuhalten bleibt aber, daf fiir die eigentlichen Arbeiten mit der Estelle-Spezifi-
kation, ndmlich die Untersuchung ihrer Eigenschaften, der etwas einfachere Pradi-
katentransformator wlp allein ausreicht.

Im Vergleich mit der stirksten Nachbedingung scheint die schwichste Vorbedingung
einen konzeptuellen Nachteil zu haben: Mit der stirksten Nachbedingung kann man
von einem Zustand zum néchsten schlieflen, also in die gleichen Richtung, in die
die Transitionen des Transitionssystems gerichtet sind, und in die die Ausfithrung
beziehungsweise die Zeit voranschreitet. Mit der schwéchsten Vorbedingung kann
man nur riickwérts schlieflen. Die Wirkung einer Estelle-Transition wird nicht mehr
direkt beschrieben, sondern nur noch durch die Menge derjenigen Pridikate iiber
den Zustand nach dem Schalten, die durch den Pridikatentransformator wlp in
giiltige Pradikate vor dem Schalten transformiert werden.

Diesem Argument entgegnen wir:

e Die Transitionen sind wohldefiniert. Sie sind Relationen iiber Zustinde, und so-
wohl die Zustéinde, aus denen Pfeile abgehen, sind angegeben (durch die Schalt-
bedingung), als auch die Pfeilfiihrung. In Kapitel 3.4 haben wir gesehen, daf} eine
Operation durch wlp (zusammen mit wp) vollstéindig bestimmt ist.

e Die Untersuchungen in Kapitel 4.2 auf der Basis von [Lam91] haben gezeigt,
daf es fiir die Zwecke der Verifikation im wesentlichen ausreicht, nur jeweils zwei
aufeinanderfolgende Zusténde zu betrachten. Und dies ist mit der schwichsten Vor-
bedingung sehr schén moéglich.

e Auch bei (a) und (b) bei der Beschreibung durch ein einzelnes Pridikat, zum
Beispiel in der TLA von Lamport, galt: Dieses Priadikat mufite nicht so aufge-
baut sein, dafl der Nachzustand fiir jeden Vorzustand sofort erkennbar ist. Beispiel:
,,sin(x'2) = x“

e Wie wir bei (d) gesehen haben, 1i8t sich mit der stirksten Nachbedingung die
Termination nicht untersuchen, mit der schwichsten Vorbedingung ist dies aber
moglich.

o Mit dem formalen Ausfiihrungsmodell wollen wir Spezifikationen in Estelle analy-
sieren konnen, wir sind folglich an den Figenschaften einer Estelle-Transition inter-
essiert. Daher sollte die Beschreibungsform die Eigenschaften in den Vordergrund
stellen, nicht die Mdglichkeit der Ausfithrung. Falls man eine Testimplementation
konstruieren will, hat man immer noch den urspriinglichen Estelle-Text.

25  Anmerkung: Bei der Beschreibung einer Estelle-Transition durch ein Pradikat in Punkt (a)

und (b) konnten nur terminierende Estelle-Transitionsriimpfe dargestellt werden, so da8
man ihre Wohldefiniertheit in Bezug auf die Termination dort nicht untersuchen konnte.
Es gibt auch einen Ansatz, der Operationen auf eine ganz dhnliche Art beschreibt, aber
zusdtzlich auch Aussagen iiber Nichttermination machen kann. In [Par83] fiihrt D. Par-
nas die ,Limited-Domain-Relationen“ (LD-Relationen) ein. Dort beschreibt eine Relation
zwischen Anfangs- und Endzustéinden die moglichen terminierenden Berechungen, und als
Erweiterung werden mit Hilfe einer sogenannten ,Kompetenzmenge* auch die nicht termi-
nierenden Berechnungen beschrieben. Leider fehlt bisher ein ausgearbeiteter Formalismus zu
diesem Ansatz, und natiirlich bleiben die oben genannten Probleme von (a) und (b) auch
fiir diese Variante voll giiltig.



Ein nur fiir die spétere Ausarbeitung unseres Semantikentwurfes bedeutsamer Nach-
teil der Priadikatentransformatoren ist, daf3 bisher ausschliefllich fiir die Hoareschen
Zusicherungen (fast) der gesamte Sprachumfang von Pascal in ein Kalkiil gefafit
wurde. Fiir alle anderen hier vorgestellten Systeme haben die Autoren immer nur
fiir einige Kernkonstrukte Regeln angegeben, um das Prinzip zu demonstrieren. Die
Widrigkeiten von Pascal als einer ,gewthnlichen®, fiir den praktischen Einsatz ent-
worfenen Sprache ist aufler Hoare noch kein Autor angegangen. Allerdings wird man
sich zunutze machen koénnen, dafl Pridikatentransformatoren eine Weiterentwick-
lung der Hoareschen Zusicherungen sind.

Wie bei den anderen Punkten auch geben wir nun die Umsetzung der Estelle-
Transitionen unseres Beispieltextes aus Kapitel 4.4 in den Formalismus an:

Initialize
Effects: [wlp.Initialize.Y =
(x:=a).((y:=b).((State:=working) .Y))]

Trans t1:
Cond: State = working
ANx <Yy
Effects: [wlp.tl.Y = (y:=y-x).Y)]
Trans t2:
Cond: State = working
ANy < X
Effects: [wlp.t2.Y = (x:=x-y).Y)]
Trans te:
Cond: State = working

AX =Y

Effects: [wlp.te.Y = (g:=x).((State:=finished).Y))]

Als Beispiel werden wir jetzt wie bei (d) nachweisen, dafi die Transition t1 die
globale Invariante tatséchlich erhilt.

Es ist zu zeigen:
[(GIV A Condl) = wlp.t1l.GIV]
Beweis:

wlp.t1.GIV

{ Einsetzen fiir GIV, Cond1 und wlp.tl }

(yi=yx) . ((a>0AbD>0 = x>0Ay >0
A ggT(x,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b)))

= { Textersetzung ausfithren }

(a>0Ab>0 = x>0Ayx>0 A ggT(x,y-x) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))

{ Eigenschaft von ggT (s.o.), dabei ,x>0“ und ,, y-x>0% benutzt }
(a>0ADb>0 = x>0Ay-x >0 A ggT(x,y-x+x) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))

{ arith. Umformung, ,x>0% benutzt }

@>0Ab>0 = x>0Ay>xAy>0Agellx,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
< { Umstellen, Logik }



(a>0Ab>0 = x>0Ay >0 A ggTlx,y) = ggT(a,b))
A (State = finished = g = ggT(a,b))
A X < y A State = working
= { Einsetzen fiir GIV und Cond1 riickwirts }
GIV A Condl

q.e.d.

Wie man sieht, ist der Beweis einfacher geworden, da der Transformator fiir die
Zuweisung viel einfacher ist.

Als nichstes werden wir einen der Beweisschritte, die wir in Kapitel 4.2 beschrieben
haben, fiir die Liveness-Eigenschaft (2) aus Kapitel 4.4 durchfiihren: Wir werden
zeigen, daf} die Transition t1 den Wert der dort definierten Funktion £ immer ver-
kleinert, wenn sie schaltet.

Die Funktion f des Zustandes hatten wir definiert durch:
[f(x,y,g,State) = max(0, (x + y) * ind1(State # finished))]

Es ist also unter der Randbedingung ,,(a>0 A b>0)“ (und unter Zuhilfenahme der
bereits nachgewiesenen Invarianten GIV) zu zeigen:

[(Condl A wlp.tl.(f(x,y,g,State) = n)) = f(x,y,g,State) > n]

(Wobei wir mit n eine frische Variable verwendet haben.)

Umgangssprachlich bedeutet diese Formel ungefdhr: Wenn die Funktion f im Zu-
stand nach dem Schalten der Estelle-Transition t1 den Wert n hat, und wenn im
Vorzustand die Schaltbedingung erfiillt war, dann mufl das mindestens implizieren,
daf} die Funktion f im Vorzustand einen Wert gréfier als n gehabt hat.

Beweis:

Condl A wlp.tl.(f(x,y,g,State) = n)

{ Einsetzen fiir Cond1, fiir wlp.t1 und fiir £ }

State = working A x < ¥

A (y:=y-x).(max(0, (x + y) * ind1(State # finished)) = n)
{ Textersetzung durchfiihren, ind1 auswerten }

State = working A x < ¥

A max(0, y)) = n

{ Gilltigkeit von GIV und (a>0 A b>0) ergibt x>0 A y>0 }

State = working A x < ¥

Ay=nAx>0Ay >0

= { Hinzufiigen der Def. von f }

State = working A x < ¥

Ay=nAx>0Ay>0

A f(x,y,g,State) = max(0, (x + y) * ind1(State # finished))
{ arith. Umformung, ind1 auswerten }

State = working A x < ¥

Ay=nAx>0Ay >0

A f(x,y,g,State) = x +y

{ arith. Umformung, Weglassen }

f(x,y,g,State) > n

q.e.d.

Anmerkung: Wie bereits frither kurz angedeutet, ist es im Prinzip auch moglich, die



Schaltbedingung einer Transition mit in den Pridikatentransformator aufzunehmen.
Dazu interpretieren wir die Schaltbedingung als ,, Wichter* (englisch ,guard®) fiir
den nachfolgenden Transitionsblock (notiert als ,b -> S, siehe auch [BrNe89]).
Die Menge der Berechnungsfolgen eines derartigen ,guarded command® ist die
Menge derjenigen Berechnungsfolgen des Blocks, bei denen im Anfangszustand das
»Guard“ erfiillt ist. Ist das ,,Guard“ nicht erfiillt, kann keine Berechnung starten.
(Damit die Relation von Berechnungsfolgen nicht mehr immer total, das ,Gesetz
vom ausgeschlossenen Wunder ([wp.S.False = False])“, siche Kapitel 3.4, gilt
nicht mehr.)

Beispiel:

Trans t1: [wlp'.t1.Y = -(State = working A x < y)
v (y:=y-x).Y)]

In den Safety-Eigenschaften ist dann anstelle der Formel weiter oben fiir die Tran-
sition t1 nur noch zu beweisen:

[GIV = wlp®.t1.GIV]
Denn diese Formel ergibt sich sofort aus der anderen fiir wlp durch:
[wlp™.t.Y = -Cond v wlp.t.Y]

Leider liBt sich aber allein mit wlp* der Beweis der Liveness-Eigenschaften nicht
mehr fiihren, da sich die Bedingung nicht ausdriicken lé83t, dafl der Wert der Funkti-
on f nach jedem Schalten kleiner wird, wenn vor dem Schalten die Schaltbedingung
erfiillt war. (Man vergleiche die Formeln.)

Damit ist diese Alternative leider nicht brauchbar, und wir fiihren die Schaltbedin-
gung weiterhin getrennt mit an.

Im Zusammenhang mit der Darstellung von Estelle-Transitionen durch ein Pradi-
kat unter Punkt (a) und (b) ergaben sich zwei Probleme, von denen zu unter-
suchen bleibt, ob sie auch im Zusammenhang mit dem Prédikatentransformator
»schwichste Vorbedingung® auftreten.

Das erste Problem trat nur bei (a) auf: Dort wurde festgelegt, dafl die Werte aller
im Pradikat nicht erwdhnten Variablen von der Transition nicht verédndert werden.
Dies schuf das Problem, dafl eine Aussage iiber eine Menge von Variablen gemacht
wurde, die {iberhaupt erst einmal scharf definiert werden muf. Als Folge wurde die
Logik komplizierter, da das Pridikat ,,(z' = 2')“ nicht mehr immer wahr ist (siehe
oben).

Fiir Pradikatentransformatoren gilt: Das entsprechende Pridikat ,,(z = z)“ ist in
der zugehorigen Logik immer wahr, und es wird auf die gleiche Weise transformiert
wie das Pradikat ,wahr“. Wie wir in Kapitel 3.4 gesehen haben, gilt trotzdem fiir die
Transformatoren, die zur Beschreibung der Semantik von Pascal verwendet werden,
daf} die im Transformator nicht erwdhnten Variablen unveridndert bleiben, da ein
entsprechendes Prédikat , (z = z1)“ dort in sich selbst transformiert wird. Nur bei
Transformatoren, die Nichttermination oder noch gréfiere Verheerungen (englisch
»havoc“) beschreiben, erhiilt man andere Ergebnisse. Zum Beispiel erzeugt Dijkstras
Transformator Havoc einen vollig unbestimmten Gesamtsystemzustand.

Was bei der Darstellung durch Pridikate also nur wahlweise zu haben war, ist bei
Pradikatentransformatoren vereint: Die Nichterwihnung unveridnderter Variablen
und die Tautologie ,(z = z)“.

An diesem Punkt wies uns Leslie Lamport darauf hin ([Lam91al), dafl ein weiteres,
verwandtes Problem aber immer noch bestehen bleibt:



Wir wollen auf Grundlage der Priadikatentransformatoren eine Logik konstruieren,
mit der wir die Semantik von Estelle-Spezifikationen ausdriicken kénnen und mit
der wir Schlu3folgerungen {iber diese ziehen konnen. Eines der Gesetze einer Logik
sollte sein, daf} eine Formel F, wenn eine Variable x in ihr nicht frei vorkommt,
dquivalent sein sollte zu (Vx:: F). Dabei definiert man tiblicherweise das freie Vor-
kommen einer Variablen als ihr textuelles Enthaltensein (falls sie nicht durch eine
Quantifikation gebunden ist). Wenn wir nun den {iblichen Pridikatentransforma-
tor fiir die Pascal-Anweisung ,y := y+1“ betrachten, nimlich die Textersetzung
(y:=y+1),dann ergibt sich damit, daf} x darin nicht frei vorkommt. Trotzdem macht
dieser Transformator die Aussage, dafl die Variable x nicht verindert wird. Wenn
wir ihn in eine Logik integrieren und dadurch eine Formel der Art (Vx:: (y:=y+1))
erhalten, dann ist diese offensichtlich nicht fquivalent zu einer Formel (y:=y+1).

Aber auch dieses Problem 18t sich 16sen: In Kapitel 5 werden wir Pridikatentrans-
formatoren auf eine solche Weise in eine Logik integrieren, dafl die Variablen, die sie
beeinflussen, immer explizit aufgezihlt werden. Uber alle anderen Variablen machen
sie dann keinerlei Aussagen.

Noch eine weitere Losung wire denkbar: Man konnte sich auf solche Pridikaten-
transformatoren beschrinken, fiir die sich auf eine sinnvolle Art und Weise die
Menge der freien Variablen derart definieren 148t, daf sie leicht erkennbar ist. In
Kapitel 3.5 haben wir unsere neuen Prédikatentransformatoren Change und Same
vorgestellt. Die Menge ihrer freien Variablen, beziehungsweise das Mengenkomple-
ment dazu, wire direkt aus ihren Parametern ablesbar. Weitere Priadikatentrans-
formatoren lieflen sich durch Zusammensetzung aus den herkdémmlichen Pridika-
tentransformatoren und Same konstruieren. Auf dieser Grundlage liefle sich dann
ebenfalls eine Logik definieren, die Lamports Forderung erfiillt. Aber in Kapitel 5.1
werden wir sehen, dafl die dortige Losung doch etwas giinstiger ist.

Kommen wir zum zweiten Problem, das sich unter Punkt (a) und (b) ergeben hatte:

Dort lie3 sich die sequentielle Komposition schlecht darstellen, insbesondere die
Kombination mit der allgemeinen Iteration schuf Probleme.

Der Pridikatentransformator wlp ist fiir die Beschreibung der Semantik sequenti-
eller Sprachen geschaffen worden, und so wird die sequentielle Komposition durch
ihn sehr elegant behandelt. Es wird einfach der Pridikatentransformator des zwei-
ten Programmstiicks in den Pradikatentransformator des ersten Programmstiicks
eingesetzt:

wlp."x:=y; x:=x+1".Y = wlp."x:=y". (wlp."x:=x+1".Y)

Damit ist der Pridikatentransformator wlp fiir diesen sehr wichtigen Anwendungs-
fall sehr gut geeignet. (Und fiir wp gilt in diesem Zusammenhang immer das Gleiche
wie fiir wlp.) Jetzt bleibt die allgemeine Iteration zu untersuchen.

Die allgemeine do. . od-Schleife wird von wlp durch eine unendliche Konjunktion in
Form einer Allquantifizierung dargestellt. Sie ist definiert durch (siehe Kapitel 3.4):

[wlp.DO.X = (Vi: 0<i: (wlp.IF)1.(BvX))] fiir alle X

(Man beachte, dafl in Dijstras Notation ,V* nicht einen boolschen Wert, sondern
eine boolsche , Struktur® liefert, hier eben die Konjunktion.)
Fiir wp.DO gilt entsprechend (sofern wp.S ,oder-kontinuierlich“ ist):

[wp.DD.X = (3i: 0<i: ki false)] fiir alle X

mit

[k.Y =3B v X) A (-BvV wp.S.Y)]



Diese unendliche Konjunktion beziehungsweise Disjunktion mufl bei der spiteren
Verwendung in Korrektheitsbeweisen von Hand analysiert und aufgeltst werden.
Sofern die Termination garantiert ist, ist es (fiir oder-kontinuierliche wlp.IF) immer
moglich, eine obere Grenze fiir die Zahl der Iterationen anzugeben, die ihrerseits die
Zahl der Konjunktions- beziehungsweise Disjunktionsglieder bestimmt ([DiSc90],
S. 186). Da die Aufgabe der Analyse das bekannte Halteproblem ([Eng88]) enthilt,
welches nicht Turing-berechenbar ist, war die Existenz einer automatischen Analy-
semethode auch nicht zu erwarten.

Folglich ist im Zusammenhang mit der Verifikation einer allgemeinen do..od-
Schleife in jedem beliebigen Formalismus immer an mindestens einer Stelle , Hand-
arbeit“ notwendig. Interessant ist nur, an welcher Stelle.

In der praktischen Anwendung wird in einer Estelle-Transition eine allgemeine
do..od-Schleife nur sehr selten vorkommen. Wenn iiberhaupt Schleifen vorkom-
men, 138t sich die maximale Zahl der Durchlidufe meist leicht bestimmen, weil dann
typischerweise eine feststehende Menge von Objekten manipuliert wird. Entschei-
dend ist, da} die Semantik iiberhaupt automatisch in eine geschlossene formale
Form gebracht werden kann und der volle Ausdrucksumfang von Estelle grundsétz-
lich abgedeckt ist.

Die ,Handarbeit“ wird erst in Beweisfiihrungen iiber allgemeine do. . od-Schleifen
notwendig, also an der spitestmoglichen Stelle, dann, wenn sie aus den erwihnten
prinzipiellen Griinden absolut unumggnglich ist.

Damit ist die Darstellung von Estelle-Transitionen durch Pridikatentransformato-
ren auch hier der Darstellung durch Pradikate {iberlegen. Wie bereits ausgefiihrt, ist
bei letzterer ja bereits jede sequentielle Komposition umstindlich (wobei von dieser
Ausdrucksmoglichkeit in fast jeder Estelle-Transition intensiv Gebrauch gemacht
wird).

(f) Eine Mischform aus einigen der anderen Darstellungsformen

Bei Mischformen muf} es im wesentlichen darum gehen, die Darstellung durch Prédi-
kate PP (a) und (b) mit der Darstellung durch Pridikatentransformatoren PT (c)
bis (e) zu kombinieren. (Klassifikation wie oben nach [ZwRo89].)

Dazu sehen wir zwei Moglichkeiten. Die erste ist:

Hat man wie bei (e) den Pridikatentransformator wlp fiir eine Estelle-Transition
aus der Textdarstellung erhalten, so kann man auf die Idee kommen, ein Pradikat
hineinzustecken, dafl den Gesamtzustand vollstéindig beschreibt. Damit bekommt
man ein Pridikat aus dem Transformator heraus, das die Wirkung der Estelle-
Transition vollstéindig beschreibt. (Solch ein Pridikat wird im Kontext der TLA
allerdings ,,Aktion“ genannt.) Beispiel:

wlp."x:=x+1". (x'=x A y'=y A z'=2)
= { Einsetzen }
X'=x+1 A y'=y A Z'=z

Dies ist auch in der Tat durchfiihrbar. Allerdings verlieren wir damit einen Vor-
teil des Pradikatentransformators. Die Schlufiregel zum Nachweis einer invarianten
Eigenschaft (Safety-Eigenschaft) kann in einer auf Pridikatentransformatoren auf-
bauenden Logik etwa so lauten (fiir nur eine Transition und ohne Beriicksichtigung
einer Schaltbedingung):



I = wlp.S.I

I A"S ist einzige Estelle-Transition" = OI

Wie man sieht, ist die Pramisse der Schlufiregel duflerst einfach. In der TLA lautet
die entsprechende Schlufiregel:

INV1: IAI[Nlg=>T

I AO[lN]g=oI

Setzt man fiir die Aktion N das aus dem Prédikatentransformator gewonnene Pradi-
kat ein, erh&lt man:

I A [wlp.S.(f'=£)]5 =T

I A"S ist einzige Estelle—Transition" = OI

Wie man sieht, ist die Pramisse der Schlufiregel hier etwas aufwendiger. Da sdmt-
liche Komponenten des Zustands in f enthalten sind, miissen sie alle durch wlp.S
transformiert werden, was ebenfalls aufwendiger ist. Auch die restliche boolsche
Formel ist etwas komplizierter und erfordert folglich mehr Umformungsaufwand zu
ihrem Nachweis.

Anmerkung: Hat man mehrere Estelle-Transitionen, so mufl die Schluliregel um
gleichartige Pramissen fiir jede Transition erweitert werden. Erst wenn die oben
angefiihrte Prémisse fiir jede der Transitionen nachgewiesen ist, kann eine Schluf-
folgerung entsprechend der obigen gezogen werden. Und die Schaltbedingungen von
Estelle-Transitionen lassen sich ebenfalls leicht ergénzen:

wlp.S.X wird durch (-Cond v wlp.S.X) ersetzt.
Aus (I = wlp.S.I) wird damit ((I A Cond) = wlp.S.I)

Kommen wir nun zur zweiten Moglichkeit, Pridikate und Pridikatentransformato-
ren zu kombinieren:

Es ist denkbar, ein Kalkiil zu konstruieren, in dem Pradikatentransformatoren und
Pradikate gleichberechtigt nebeneinander stehen, indem das eine wechselweise auch
als das andere interpretiert werden kann.

Beispielsweise verfolgt [ZwRo89] diesen Ansatz und prisentiert die Sprache MCL
(mathematical core language), auf der wiederum die industrielle Spezifikations-
und Entwurfssprache COLD basiert, die in den Philips Forschungslabors verwendet
wird.

In MCL sind Pridikate, die schwichste Vorbedingung wp und Zusicherungen nach
Hoare vereinigt. Es gibt eine ganze Reihe von Schlufiregeln, darunter auch einige,
mit denen die verschiedenen Operatoren ineinander transformiert werden koénnen.
Zur Anwendung dieser Regeln ist allerdings menschliche Mithilfe notwendig, um die
Struktur der Prémissen in geeigneter Weise auf die Struktur von bereits bewiesenen
Satzen abzubilden.

Folglich ist es zwar auf der Basis von MCL moglich, wie unter (e) beschrieben ei-
ne Estelle-Transition als einen Pridikatentransformator wlp zu beschreiben, aber
bei einer Darstellung oder Transformation in eine andere Form erhalten wir unver-
meidlicherweise auch deren beschriebene Nachteile. Dariiberhinaus stehen fiir eine
eventuelle Transformation zwar Schlufiregeln bereit, aber die durch die Transforma-



tion entstehenden Probleme sind nur formal eingefangen und miissen weiterhin von
Hand bei der Anwendung der Schlufiregel gelést werden.

Fiir die Beschreibung von Estelle-Transitionen bringt diese Art von Kombination
der verschiedenen Ansétze also nichts Neues. Ebenfalls sehen wir keinen Grund, fiir
unsere Aufgabe die explizite Transformation zwischen den Beschreibungsformen
einzufiihren. Sie wiirde uns wie gesehen nur zusétzliche Schwierigkeiten eintragen,
ohne Nutzen zu bringen.

Und doch ist eine bestimmte Art von kombiniertem Ansatz sinnvoll: Mit der TLA
haben wir ein fertiges, gutes Schlufisystem auf PP-Basis, mit dem wir iiber die
temporalen Aspekte schlieflen kénnen, das aber die Estelle-Transitionsriimpfe nicht
gut beschreiben kann. Mit der schwiichsten Vorbedingung haben wir auf PT-Basis
eine gute Beschreibungsmoglichkeit fiir Estelle-Transitionsriimpfe, die aber ganze
Transitionssysteme und ihre temporalen Eigenschaften nicht ausdriicken kann.

Daher wére es schon, diese beiden Formalismen derart zu kombinieren, dafl wir so-
wohl die Estelle-Transitionsriimpfe beschreiben kénnen, als auch temporale Schluf-
regeln nach Art der TLA nutzen kénnen. Eine Transformation zwischen PP-Be-
schreibung und PT-Beschreibung muf3 dabei nicht explizit als Schlufiregel anwend-
bar sein, sie kann auch nur implizit in der Definition des Formalismus’ vorhanden
sein.

Einen derartigen Ansatz werden wir in Kapitel 5 vorstellen, wenn wir unsere ,,tem-
porale Logik der Aktionen, mit Pridikatentransformatoren (TLA/PT) skizzieren.



4.6 Zusammenfassung der Diskussion

Eine Estelle-Spezifikation wollen wir im Grundsatz operational darstellen, also
durch Angabe eines abstrakten Automaten beziehungsweise Transitionssystems. Die
Formalisierung soll insbesondere dazu geeignet sein, die Verifikation von Estelle-
Spezifikationen zu unterstiitzen.

Voraussetzungen fiir formales Schlieflen iiber Estelle-Spezifikationen sind

e cine geeignete formale Beschreibung der nachzuweisenden Eigenschaften,

o cine geeignete Formalisierung der Relation von aufeinanderfolgenden Zusténden
e sowie ein geeignetes formales Schluflsystem.

Wir untersuchten, welche Beweisverfahren das formale Schlielen unterstiitzen muf,
und fanden heraus, daf§ diejenigen ausreichen, die auch Lamport in seiner term-
poralen Logik der Aktionen TLA ([Lam91]) formalisiert hatte. In dieser Beschrei-
bungstechnik lassen sich auch wie gefordert Eigenschaften ausdriicken, die verifiziert
werden sollen.

Darauthin blieb noch zu untersuchen, wie die Zustandsiibergangsrelation des ab-
strakten Automaten darzustellen ist. Sie wirft die meisten Probleme bei der For-
malisierung von Estelle auf, da sie zu einem erheblichen Teil durch die Pascal-
artigen Rimpfe der Estelle-Transitionen beschrieben wird. Wir fanden heraus, daf}
es angemessen ist, im Rahmen unserer Aufgabenstellung Estelle-Transitionen mit
priadikatenlogischen Mitteln darzustellen. Anschliefend stellten wir die Bedingun-
gen auf, die die Darstellung erfiillen muf}, und untersuchten dann die vorhandenen
Formalismen dieser Art ausfiihrlich auf diese Bedingungen hin.

Dabei ergab sich im einzelnen:

Zur Darstellung von Estelle-Transitionen als jeweils einzelnes Pridikat existiert
bereits ein fertiger, guter Formalismus, die TLA. Mit ihr ist formales Schlielen {iber
temporale Eigenschaften eines Transitionssystems sehr schon moglich. Leider ist
dieser Ansatz nur zur Darstellung abstrakter Algorithmen und zu ihrer Verfeinerung
geeignet, nicht aber zur Analyse sequentiell ausgedriickter Riimpfe von Estelle-
Transitionen.

Eine einzelne Zusicherung nach Hoare beschreibt einen Estelle-Transitionsrumpf
im allgemeinen nicht in ihrer gesamten Wirkung. Sie ist damit zur Definition der
Semantik der Estelle-Transitionsriimpfe nicht zu gebrauchen. Erzwingt man aber
eine vollstindige Wirkungsbeschreibung, fillt dieser Ansatz mit dem vorgenannten
zusammen.

Explizite Pridikatentransformatoren nach Dijkstra sind gut geeignet, die Wirkung
von Estelle-Transitionsriimpfen zu definieren. Dabei erwies sich die ,,schwéchste
Vorbedingung“ ,wlp und wp, als handlicher und ausdrucksstérker als die ,stérk-
ste Nachbedingung“, sp. Allerdings ist dieser Ansatz nur fiir transformationelle
Systeme?® geeignet, (reaktive) Transitionssysteme und ihre temporalen Eigenschaf-
ten lassen sich mit den Pridikatentransformatoren nicht behandeln.

Mischformen in der Darstellung bringen keinen weiteren Nutzen fiir die Definition
der Semantik von Estelle-Transitionsriimpfen.

Aber mit einer Mischform erreichen wir alles, was wir fiir die Gesamt-Definition
benétigen. Denn mit ihr kdnnen jeweils die Eigenschaften der einen Beschreibungs-
form die fehlenden der anderen ergéinzen:

Die Vorteile der TLA und der Pridikatentransformatoren lassen sich kombinieren,
und zwar einerseits die Eignung fiir die Verifikation von Transitionssystemen, die

26 Zu den Begriffen ,transformationell* und ,reaktiv* siehe Kapitel 3.1.



Beschreibbarkeit von Eigenschaften auf einer héheren Abstraktionsebene und das
fertige Schluf3system dazu und andererseits die Darstellbarkeit der Estelle-Transi-
tionsriimpfe und die Fihigkeit, deren Eigenschaften zu verifizieren.

Auf diese Weise werden alle drei der eingangs genannten Bedingungen fiir formales
Schlieflen iiber Estelle-Spezifikationen durch einen einzigen Formalismus erfiillt.

Zur Realisierung einer Mischform wire es moglich, die Pridikatentransformatoren
in TLA-Aktionen zu iibersetzen. Aber es stellte sich als giinstiger heraus, die Pridi-
katentransformatoren direkt in die TLA zu integrieren, da sich dann Korrektheits-
beweise leichter fiithren lassen. Daher werden wir diesen Weg in Kapitel 5 skizzieren,
um eine

»temporale Logik der Aktionen,
mit Pridikatentransformatoren (TLA/PT)

zu erhalten.



5. TLA/PT: Erweiterung der TLA
um Priadikatentransformatoren

Wie in Kapitel 4.3 begriindet, wollen wir Pradikatentransformatoren verwenden, um
die Bedeutung von Estelle-Transitionen auszudriicken. Da wir aber die iibrige Estel-
le-Spezifikation in der von Lamport definierten TLA ausdriicken wollen, miissen
wir die Pridikatentransformatoren in die TLA integrieren, um die Bedeutung ei-
ner Estelle-Spezifikation vollstindig in einem einzigen Formalismus ausdriicken zu
konnen.

Dazu miissen wir die Syntax, die Bedeutungsfunktion und einige der ,zusédtzlichen
Notationen“?? der TLA entsprechend erweitern. Damit man mit dem Formalismus
schlielich auch praktisch verifizieren kann, miissen die Schlufiregeln entsprechend
erweitert werden. Da dies aber den Rahmen dessen, was fiir unsere Arbeit zur
Definition des Ausfithrungsmodells von Estelle ben6tigt wird, tibersteigt, werden wir
nur die zentrale neue Schlufiregel einfithren. Und in Ermangelung des vollsténdigen
Satzes von Schlufiregeln werden wir auch nicht mehr beweisen, daf das erweiterte
Kalkiil konsistent und vollstindig ist.

Das neue Kalkiil nennen wir TLA/PT, als Abkiirzung fiir , Temporale Logik der
Aktionen mit Pridikatentransformatoren®.

5.1 Syntax und Semantik der TLA /PT

Die vollsténdige erweiterte Syntax findet sich in Abbildung 5-1, man vergleiche sie
mit der Syntax der TLA in Kapitel 3.3.

Die syntaktischen Konstrukte <Aktion> und <Zustandsfunktion> werden um
Pradikatentransformatoren erweitert. Dadurch wird wiederum eine weitere klei-
ne Anpassung notwendig, um sicherzustellen, dal auf das Pradikat ,,Enab-
led <Aktion>“ kein Pridikatentransformator angewandt werden kann.

Weiterhin wird gegeniiber der Syntax aus [Lam91] die Existenzquantifikation ,,3¢
auch innerhalb von <Aktion>en und < Zustandsfunktion>en zugelassen, so daf} sie
nicht nur ,ganz aulen® um alle temporalen Operatoren herum stehen kann, sondern
auch ,ganz innen“, innerhalb aller temporalen Operatoren.

Hiermit erreichen wir allerdings keine zusétzliche Ausdruckskraft, sondern nur An-
ordnungsvorteile bei der Formulierung des Ausfiihrungsmodells. Denn es gilt zum
Beispiel:

o((Fi:: P()) = (Fj:: QI
= (Fi:: Fj:: o(P) = Q(3))))
Zu der gewihlten Notation fiir die TLA/PT miissen wir noch ein Wort verlie-
ren, genauer gesagt zur Notation von Funktionsanwendungen. Dijkstra hat fiir das
Kalkiil der Pradikatentransformatoren durchgehend die Punktnotation ,f.b“ fiir
die Anwendung von einstelligen Curry-Funktionen verwendet (siehe Kapitel 3.4).
Dies hat den Vorteil, dal man bei der Verkettung vieler Funktionen, wie sie im Zu-
sammenhang mit Priadikatentransformatoren hiufig ist, keine tief geschachtelten,

27 Auch die TLA enthilt bereits ,zusitzliche Notationen®, fiir die die Bedeutung nicht mehr
gesondert definiert werden muf (siehe Kapitel 3.3), zum Beispiel:
oF 2 JO-F
F~G = O(F = <06)
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<allgemeine Formel> =
<Formel> | (A< Variable>:: <allgemeine Formel>)
| (3<starre Variable>:: <allgemeine Formel>)
| <allgemeine Formel> A <allgemeine Formel>
| ~<allgemeine Formel>

<Formel> = <Pridikat> | 0[<Aktion>] c7ustandsfunktion> | ~<Formel>
| <Formel> A <Formel> | 0 <Formel>
<Aktion> = boolwertiger Ausdruck, der enthalten kann:

Konstanten, Variablen, gestrichene Variablen,
»<Prddikatentransformator>.<einfaches Pridikat>“
und ,,(3< Variable>:: <Aktion>)“

<Pridikat> = <einfaches Pradikat> | Enabled <Aktion>
<einfaches Pradikat> = bool-wertige < Zustandsfunktion>

< Zustandsfunktion> =
Ausdruck, der enthalten kann:
Konstanten, Variablen,
»<Pradikatentransformator>.<einfaches Pridikat>*
und ,,(3< Variable>:: <Zustandsfunktion>)*

< Pradikatentransformator> e
ein Pridikatentransformator wie bei Dijkstra

Abbildung 5-1: Vollstéindige Syntax der TLA/PT

uniibersichtlichen Klammerausdriicke erhilt.

Im Rahmen der TLA haben wir andererseits die sonst {ibliche Notation ,f(a,b)*
mit Klammern um die Argumente. Diese Notation ist von Vorteil, wenn der Leser
durch eine syntaktische Hilfe an die Art und Zuordnung der Parameter erinnert
werden soll. Zum Beispiel liefle sich ein dreistelliger Operator, wie der in wenigen
Augenblicken eingefiihrte Existenzquantor?® ,,(3_:_: ) ¢, sicherlich auch nach Curry
in einstellige hohere Funktionen auflésen, aber das Ergebnis wire uniibersichtlich.
Indem wir beide Formalismen in der TLA /PT kombinieren, miissen wir eine Lisung
fiir die vereinte Notation finden. Fiir den TLA-Teil scheint es uns nicht sinnvoll
moglich, Dijkstras Curry-Notation zu iibernehmen. Andererseits ist diese nach wie
vor vorteilhaft bei der Verkettung von Priadikatentransformatoren. Daher belassen
wir jeden der beiden Teile in seiner bisherigen Notationsform.

Fiir die erweiterten syntaktischen Konstrukte definieren wir nun erweiterte Bedeu-
tungen. Die folgenden Semantikdefinitionen in der TLA

s[£] e TG AN Ar s[v] /v)
s[A] t 2 A" s[v] /v, t[v]/v")

werden in der TLA /PT ersetzt durch:

28  Genau genommen handelt es sich hier gar nicht um eine Standard-Prifix-Funktionsnotation.
Aber dieses Beispiel einer Klammer-Schreibweise zeigt den Effekt besonders deutlich.



s[ £] = (pteval(f)) (V"v": s[v]/v)
s[A] t 2 (pt_eval(A)) (W"v": s[v] /v, t[v]/v)

Um nicht einen aufwendigen Algorithmus angeben zu miissen, der ,alle inneren
Existenzquantoren nach vorne zieht“, fiihren wir zusétzlich die folgenden Seman-
tikdefinitionen fiir die erweiterten Existenzquantoren ein:

A

s[(Fx:: £)] = (Fa: @ € St A a =x s A a[f])

s[@x:: D]t = @a,B: a,f c St Aa=xsAf=xtara[d]B)

wobei

[ 1 die zu definierende Bedeutungsfunktion ist,

s,t Zusténde sind,

f  eine <Zustandsfunktion> ist,

A eine <Aktion> ist,

x  eine < Variable> ist,

St die Menge aller Zusténde ist,

(W"v": .../v, .../v") die Ersetzung fiir alle Variablen v bezeichnet
und

pt-eval eine Funktion ist, die gleich erldutert werden wird.

Im iibrigen erinnern wir uns an die folgende Definition aus Kapitel 3.3:

s=xt = (W"v" #£ "x": s[v] = t[v])

Mit der erweiterten Semantikdefinition von ,3x“ fiir eine Zustandsfunktion f
driicken wir in etwa folgendes aus: ,Es gibt einen Zustand «, der dem aktuellen
Zustand s bis auf den Wert der Variablen x gleicht, und an dieser Stelle besitzt der
Zustand « einen geeigneten Wert fiir x, mit dem die Bedeutung der Zustandsfunk-
tion £ den Wert True hat.“ Wenn es einen solchen Zustand « nicht gibt, ist der
Wert des Ausdrucks entsprechend ,False“.

Fiir Aktionen ist die Definition ganz analog, nur dafl dort die Existenz sowohl ei-
nes passenden Vor- wie eines passenden Nachzustandes behauptet wird. Alles in
allem handelt es sich also um die tibliche Definition von ,,3x“. Nur Lamports De-
finition von ,,3x“ fiir <allgemeine Formel>n war aufwendiger, weil sie sogenannte
Stotterschritte richtig behandeln mufite.

pt_eval

pt_eval ist eine Funktion iiber einer Menge von bestimmten Zeichenketten, und
zwar von < Zustandsfunktion>en nach < Zustandsfunktion>en und von < Aktion>en
nach <Aktion>en.

pt_eval wertet alle in ihrem Argument enthaltenen Anwendungen von Pridikaten-
transformatoren auf Pridikate aus und ersetzt sie durch den Wert des Pridikaten-
transformators. pt_eval ist eindeutig und total, da auch Pradikatentransformatoren
eindeutige und totale Funktionen sind.

Wir verzichten hier darauf, pt_eval fiir jeden Pradikatentransformator zu definie-
ren, und verweisen nur auf [DiSc90], wo alle wichtigen Pridikatentransformatoren
definiert werden, und auf unser Kapitel 3.4, wo diese Definitionen zusammengefafit
sind, sowie auf Kapitel 3.5.

Dafiir geben wir ein kleines Beispiel fiir pt_eval und eine Anwendung dazu an:

[pt_eval((x:=y).(x=42)) = (y=42)]



s[ (x:=y) . (x=42)] = s[ (y=42)] = (s[y]=42)

(Dabei ist »(v:=e) .X«, wie in Kapitel 3.4 erldutert, der Pridikatentransformator
fiir die Zuweisungsoperation »"v:=e"«. Dieser Pridikatentransformator ersetzt im
Pridikat X den Text »v< durch den Text »e<.)

Der Grund fiir die Einfiihrung von pt_eval liegt darin, daf die Pridikatentransfor-
matoren vor der Bedeutungsfunktion auf die Variablennamen angewandt werden
sollen. Denn anderenfalls wire in einem Zustand s mit x = 7und y = 42:

s[ (x:=y) . (x=42)] 7=7 (x:=y).(7=42) = (7=42) = False

Die Pradikatentransformatoren héitten keine Gelegenheit mehr, Variablennamen zu
ersetzen. Die Anwendung der Bedeutungsfunktion kénnen wir aus der Sicht Di-
jkstras als Auswahl eines Punktes des Zustandsraumes ansehen. Folglich kénnten
wir danach mit den Prédikatentransformatoren nicht mehr Operationen beschrei-
ben, die den Zustandsraum transformieren, wobei die Koordinatenachsennamen die-
ses Zustandsraumes Variablennamen sind. Genau dies ist es aber, was wir wollen,
und daher haben wir oben pt_eval eingefiihrt.2?°

Falls nun der Eindruck entstanden sein sollte, dafl mit der Evaluierungsfunktion
pt_eval gegeniiber der TLA etwas grundsétzlich Neues eingefiihrt wird, so tduscht
dies. Auch die TLA bendtigt bereits eine Evaluierungsfunktion eval, um im Kontext
der Zustandsfunktionen den Wert eines arithmetischen Ausdrucks iiber Werten zu
definieren. In Kapitel 3.3 haben wir dies in einer léingeren Fuinote bereits erliutert.
Fiir die TLA/PT sind sowohl pt_eval wie auch eval notwendig.

Dijkstras ,, Uberall“~Operator ,,[ ]1¢ fassen wir in diesem Zusammenhang ebenfalls
als Pradikatentransformator auf, so dafl er von pt_eval aufgelost wird. Er erzeugt
eine Konjunktion zwischen allen Komponenten von boolwertigen Tupeln, und vor
allem erzeugt er eine Allquantifikation {iber alle in seinem Argument enthaltenen
Variablen.

Um die Allquantifizierung verwenden zu konnen, filhren wir nebenbei weitere
nzusatzliche Notationen“ ein:

(Ww:: F) = —3v:: —F)

(Vc:: F) -(3c:: -F)
(Vv: F: G) = (Wv:: F = G)
(Vc: F: @) = (Vc:: F = @)
(v: F: @) = (Fv:: FAG)
(3c: F: @) = (Jc:: FAG)
wobei

v eine < Variable> ist,

c eine <starre Variable> ist und

F,G beide entweder <allgemeine Formel>n, < Aktion>en oder
< Zustandsfunktion>en sind.

FEine weitere, wichtige ,,zusétzliche Notation“

Wir definieren:

PT¢ £ (3hvar:: f'=hvar A —PT. (f#hvar))

29 Anmerkung: Nicht nur die Bedeutungsfunktion fiihrt eine Ersetzung fiir alle Variablen "v"
aus (ndmlich (V"v":.../v)), auch die ,zus#tzliche Notation“ £’ 2 5(V'v": v/ /v) tut dies.
Trotzdem entstehen bei ihr keine Reihenfolgenkonflikte mit der Funktion pt_eval, da kein
Wert eingesetzt wird, sondern wie bei einem Pridikatentransformator nur Text substituiert
wird (und zwar sogar auf eine umkehrbare Weise).



wobei

PT  ein <Prddikatentransformator> ist,
f eine < Zustandsfunktion> ist und
hvar eine < Variable> ist.

Damit definieren wir eine weitere Art von Aktionen, #hnlich der Definition der
Aktion ,<A>¢ = A A ('#£)“

Mit unserer Definition wollen wir zwei Dinge erreichen. Erstens wollen wir aus einem
Pradikatentransformator eine Aktion erzeugen, die den gesamten ,Informations-
gehalt“ des Priadikatentransformators ausdriickt. Denn wendet man einen Pridika-
tentransformator auf ein spezielles Priadikat an, so erhiilt man nur eine Teilinforma-
tion iiber die Operation, die er beschreibt: Falls das spezielle Pridikat nichts iiber die
Variable z aussagt, dann wird der Pradikatentransformator auch nicht preisgeben,
wie die Operation, die er beschreibt, die Variable z verédndert. Daher wollen wir mit
der neu definierten Aktion beschreiben, wie der Pridikatentransformator auf alle
Variablen wirkt.

Zweitens wollten wir aber auch eine zentrale Eigenschaft der TLA erhalten, auf
deren Wichtigkeit uns Lamport hingewiesen hat ([Lam9lal). Eine Formel einer
Logik soll nur Aussagen iiber Variablen machen, die frei in ihr vorkommen. Beispiel:
Wenn die Variable v nicht frei in der Formel t vorkommt, dann soll t dquivalent zu
(Vv:: t) sein.

Wiirden wir in unserer obigen Definition nicht die Zustandsfunktion f mit anfiihren,
die alle betroffenen Variablen aufz&hlt, sondern einfach definieren, dafl immer al-
le existierenden Variablen betroffen sind, dann hétten wir ein Problem. Denn es
wiirden damit alle existierenden Variablen frei in der Formel vorkommen, ohne daf3
sie in der Textdarstellung der Formel erscheinen wiirden. Damit hétten wir das
freie Vorkommen einer Variablen in einer Formel nicht mehr durch ihr textuelles
Enthaltensein definieren kénnen, wie dies allgemein {iblich und leicht anwendbar
ist.

Wir hatten zuerst an eine andere Losung des Problems gedacht: Wir wollten uns,
unter Verwendung der eben erwihnten Alternativdefinition, auf Pradikatentrans-
formatoren beschrinken, die nur Aussagen iiber Variablen machen, die sie explizit
erwihnen. (Mit Hilfe des Pridikatentransformators Same aus Kapitel 3.5.) Aber wir
hétten bei dieser Losung immer noch den Nachteil gehabt, dafl wir in der Definition
die Menge aller existierenden Variablen hétten verwenden miissen, die man unter
Umstdnden als unendlich annehmen mu8f.

Dagegen ist die jetzige Losung, nicht nur mathematisch vorteilhafter, sondern au-
Berdem auch noch in Hinsicht auf die Eleganz und Kiirze der Notation besser.

Zum besseren Versténdnis ihrer Arbeitsweise bringen wir ein Beispiel:

(x:=b) x,y)

(Fhvar:: (x,y)'shvar A —(x:=5).((x,y)#hvar))
(3(h1,h2):: (x',y)=(h1,h2) A -((5,y)#(h1,h2)))
(3h1:: (Fn2:: x'=hl A y'=h2 A 5=h1 A y=h2))
x'=5 A y'=y

Wir haben also eine Aktion erhalten, die folgendes aussagt:

e Egal welchen Wert x vorher hat, ist der Wert hinterher gleich 5.
e y verdndert sich nicht.
e Alle Variablen aufler x und y diirfen sich beliebig verhalten.

Interessant ist vielleicht noch, was mit Aussagen des Pridikatentransformators iiber
Variablen geschieht, die in der Zustandsfunktion nicht erwihnt werden. Sie werden



in der Aktion nicht beriicksichtigt, wie das folgende Beispiel zeigt:

(2:=5) (x,y)
= (Jhvar:: (x,y)'=hvar A -(z:=5).((x,y)#hvar))
x'=x A y'=y

Indem wir die betroffenen Variablen immer mit angeben, wird der Text unserer
Formeln etwas linger. Dieser Effekt trat bereits in der TLA auf, wo in einer Aktion
[A]l¢ zur eigentlichen Aktion A immer eine Zustandsfunktion £ mit allen Variablen
angegeben werden mufite, die unverdndert blieben, wenn die Aktion A nicht statt-
fand. In Kapitel 10.1 von [Lam91] fiihrt Lamport aus, dal dies einen etwa 10%
langeren Text bedeutet. Aber nur so bleibt die Logik einfach, so daf3 solche einfa-
chen, wichtigen Schlufiregeln der gewohnlichen Mathematik wie die oben erwihnte
mit ,, (Vx:: t)“ gelten konnen. Und diese Vereinfachung bei der Beweisarbeit ist
das geringe Mehr an Schreibarbeit wert.

Vielleicht noch ein Wort zu unserem grundsitzlichen Ansatz. Der Grund, warum
wir {iberhaupt Ausdriicke der Form PT¢ in das Kalkiil eingefiihrt haben, liegt darin,
dafl wir auf diese Weise vermeiden, eine Quantifizierung iiber eine Variable X vom
Typ Priadikat explizit in das Kalkiil aufzunehmen. Denn nur durch eine Quantifi-
zierung kann man nicht nur eine Teilinformation, sondern die gesamte Information
aus dem Pridikatentransformator ,herausziehen“. Stattdessen geben wir mit unse-
rer Definition ein bestimmtes Pridikat vor und quantifizieren nur iiber gewthnliche
Variablen. Eine Quantifikation {iber Variablen vom Typ Pradikat hitte erhebliche
Schwierigkeiten verursacht, da wir dann zwei vollig verschiedene Arten von Varia-
blenbegriff nebeneinander gehabt hétten.

Schliefllich noch eine Bemerkung zur Verwendung der Definition des Ausdrucks PTg.
Man wird sie nur selten explizit gebrauchen, da man sie im wesentlichen benétigt,
um die Konsistenz und Vollstindigkeit unseres Kalkiils nachzuweisen. Wenn man
das Kalkiil anwendet und mit den Schlufiregeln Schlufifolgerungen zieht, wird man
neue abgeleitete Schluiregeln verwenden, die mit den Pradikatentransformatoren
direkt und elegant umgehen. (Siehe Kapitel 5.3)

Als niichstes werden wir begriinden, warum wir es mit der auf den ersten Blick
merkwiirdig erscheinenden inneren Struktur unserer Definition von PT¢ erreichen,
»den gesamten Informationsgehalt aus PT herauszuziehen“.

Dazu betrachten wir Abbildung 3-4 aus Kapitel 3.4. Wir nehmen uns einen der
Endzustéinde (auf der rechten Seite) heraus und wihlen ein Priadikat X', das ihn
eindeutig beschreibt.

Entsprechend der Definition von wlp beschreibt wlp.S.X die Klasse der Anfangs-
zustinde, von denen keine Berechnung nach —X' fithrt. wlp.S.-X beschreibt alle An-
fangszustiinde, von denen keine einzige Berechnung nach X’ fijhrt. Und -wlp.S.-X
beschreibt alle Anfangszusténde, von denen eine Berechnung nach X’ fiihren kann.3°

30 —w1p.S.—X ist nicht dquivalent zu wp.S.X: wp.S.X beschreibt alle Anfangszustinde, in denen

keine anderen als diejenigen Berechnungen starten, die nach X’ fithren. (,Alle ..., die konnen*
versus ,Alle ..., die nichts anderes tun“.) Gegenbeispiel fiir Abbildung 3-4: Wihle fiir X’
den zweiten Zustand von oben. —wlp.S.—X beschreibt den Zustand links davon, wp.S.X
beschreibt keinen Zustand, ist also False. Nur fiir deterministische Operationen wire die
Aquivalenz gegeben. Aber wir werden auch nichtdeterministische Operationen beschreiben
miissen, denn bereits Pascal enthilt etliche davon. Beispiele: Der Aufruf einer Prozedur mit
nichtinitialisierten lokalen Variablen, der Wert des Laufindexes nach dem Ende einer For-
Schleife, die Reihenfolge der Auswertung von Prozedurparametern und von arithmetischen
Ausdriicken, ...



Damit beschreiben wir mit jedem Term X' A -wlp.S.-X fiir den zugehérigen End-
zustand, von welchen Anfangszustinden aus er erreicht werden kann. Mit einer
Disjunktion iiber alle solche Terme fiir alle X, die jeweils genau einen Endzustand
beschreiben, haben wir somit alle Relationspfeile der Zeichnung vollstindig festge-
legt, abgesehen von den nicht endenden Pfeilen. Und wenn man jetzt statt einer
Disjunktion iiber alle entsprechenden Pridikate X', wie oben bereits erldutert, ei-
ne Quantifikation iiber gewthnliche Variablen einfiihrt, dann ist man bei unserer
Definition angelangt.

Die auf den ersten Blick merkwiirdig erscheinende zweifache Negation in der Defi-
nition wird nun auch verstindlich. Fiir deterministische Operationen ist sie {iber-
fliissig, aber nichtdeterministische Operationen werden nur so richtig beschrieben.
Beispiel: Eine Operation, die die Variable x auf einen beliebigen Wert setzt, be-
schrieben durch den Prédikatentransformator Change.{x} aus Kapitel 3.5.

Change. {x} (4 .7
= { Definition PT_f }

(3hvar:: (x,y)'=hvar A —Change.{x}.((x,y)+#hvar))
= { Definition fiir Change.{x} }

(3(h1,h2):: (x',y)=(h1,h2) A ~(Vx:: (x,y)#(h1,h2)))
= { Auflosen der Paare }

(Fh1l:: (Fn2:: x'=h1 A y'=h2 A -(Vx:: x#hl v y#h2)))
= { Eigenschaft von "vx" }

(Fh1:: (Fn2:: x'=hl A y'=h2 A —~(False v y#h2)))
= { Vereinfachen }

(Fh1:: x'=hl A y'=y)
= { Vereinfachen }

y'=y

Nur durch die zwei Negationen erhalten wir das erwartete Ergebnis.

Die eben erwdhnten nicht endenden Berechnungen der Operation haben kein Ge-
genstiick in unserer Definition, wir lassen sie einfach ,,unter den Tisch fallen“. Mit
dem Konzept der Aktion sind sie ohnehin nicht vereinbar, denn eine Aktion hat
immer einen Endzustand.

Wenn eine Operation von einem Anfangszustand aus nur nicht endende Berechnun-
gen beginnt, dann kann die zugehorige Aktion {iberhaupt nicht schalten. Hat die
Operation dort endende und nicht endende Berechnungen, dann verhilt sich die
Aktion so, als giibe es nur die endenden Berechnungen.

Das Problem der nicht endenden Berechnungen bedarf also noch einiger Uberlegun-
gen. In Kapitel 4.5 unter Punkt (e) haben wir das Problem bereits angerissen, und
wie dort versprochen geben wir hier nun die Lésung an.

Unsere Definition beschreibt nur die Semantik von Systemen von Operationen, in
denen jede Ausfithrung einer Operation terminiert. Dies ist aber genau das, was
wir zur Beschreibung der Semantik von Estelle-Spezifikationen benétigen, denn die
Bedeutung einer Estelle-Spezifikation, in der eine Estelle-Transition zu schalten
beginnt, aber ihr Rumpf nicht terminiert, ist nicht definiert. (Anderenfalls wire das
Grundkonzept der Atomizitit von Estelle-Transitionen zerstort.) Daher ist es gar
nicht notwendig, dafl wir diesen Fall bei der Semantikdefinition abdecken.

Demgegeniiber mufl jeder, der formale Eigenschaften einer Estelle-Spezifikation
nachweisen will, vorher iiberhaupt sicherstellen, dafl seine Estelle-Spezifikation
wohldefiniert ist, es also unmdglich ist, daf eine schaltende Estelle-Transition ,nicht
terminiert“. Anderenfalls existierten iiberhaupt keinerlei Eigenschaften der , Estel-



le-Spezifikation“.

Dieser Nachweis kann auch innerhalb der TLA/PT geschehen, indem fiir jede Estel-
le-Transition tr mit Transitionsrumpf b

oO[(tr.Selected A —tr.Selected) = wp.b.Truel¢

gezeigt wird. (Wie das Schalten von Estelle-Transitionen genau dargestellt wird,
sehen wir spiter. Der linke Term bedeutet jedenfalls, dafl die Estelle-Transition
schaltet®!, und der rechte, daf zu Beginn der Aktion das Pradikat wp.b.True erfiillt
ist, wodurch die Termination sichergestellt wird.)

Wir fordern dabei nicht, daf jeder Transitionsrumpf unter allen Umstiénden termi-
nieren muf}, sondern nur, daf} er terminiert, wenn er ,zur Ausfiihrung® kommt.

Es stellt sich natiirlich die Frage, wie wir iiber eine Estelle-Spezifikation schluf3fol-
gern konnen, die gar nicht wohldefiniert ist, also gar keine Bedeutung hat. Aber wie
wir gesehen haben, ist unsere Bedeutungsfunktion auch fiir Zeichenketten definiert,
die deswegen keine Estelle-Spezifikation darstellen, weil die Termination einiger
» Transitionsriimpfe® nicht sichergestellt ist. Unsere Bedeutungsfunktion {ibersetzt
diese Zeichenketten in eine TLA/PT-Spezifikation, die genau unserer intuitiven
Vorstellung von der Erweiterung der Bedeutung entspricht, wobei nicht endende
Operationen einfach ersatzlos herausfallen.

Und mit Hilfe der obigen Bedingung kénnen wir dann untersuchen, ob es sich um
eine ,erweiterte“ Spezifikation handelt, oder ob sie die Bedingung erfiillt und eine
Estelle-Spezifikation im herkémmlichen Sinne ist.

Unsere Erweiterung der Bedeutung wird dadurch gerechtfertigt, dafl bei einer unde-
finierten Estelle-Transition alles geschehen kann, und wir deshalb die freie Auswahl
haben, wie wir die erweiterte Bedeutung festlegen.

Die Untersuchung der Wohldefiniertheit einer Estelle-Spezifikation ist mit einem
gewissen Aufwand verbunden: Um die sonstigen Eigenschaften abzuleiten, miissen
wir den Pridikatentransformator wlp.b fiir jeden Transitionsrumpf b ableiten. Nur
fiir diese Untersuchung benotigen wir dagegen den Pridikatentransformator wp.b.

Aber wir kénnen auch andersherum argumentieren: Um eine Operation b vollstandig
zu beschreiben, benétigen wir sowohl wlp.b als auch wp.b. Fiir alle anderen Un-
tersuchungen als die der Wohldefiniertheit sparen wir schlicht die Arbeit mit dem
zweiten Priadikatentransformator ein, weil wir unser System geeignet konstruiert
haben.

31 Hierzu muf die Schaltbedingung erfiillt sein, die sich einerseits aus den explizit in Estelle

spezifizierten Bedingungen zusammensetzt und andererseits aus vielen weiteren Bedingun-
gen, die vom Estelle- Ausfiihrungsmodell diktiert werden (siehe Kapitel 7). Daher die obige
Aktion und nicht einfach die (explizit spezifizierten) Schaltbedingungen.



5.2 Strukturierte Variablen in der TLA/PT

Bisher haben wir lediglich unstrukturierte Variablen betrachtet, genau wie es die
TLA-Beispiele in [Lam91] tun. Fiir unsere Arbeit werden wir aber auch Verbunde
(englisch: ,,records*) bendtigen. In der TLA™ ([Lam91b], siehe auch Kapitel 3.3 und
5.4) werden auch sie eingefiihrt. Dijkstra ([DiSc90]) dagegen betrachtet Verbunde
nicht. Und in der Tat werfen Verbunde im Zusammenhang mit den Pridikaten-
transformatoren einige Fragen auf.

Diese Fragen treten im wesentlichen bei der Zuweisungsoperation auf. Fiir die Zu-
weisungsoperation »"v:=42"« ist die schwichste freie Vorbedingung:

wlp."v:=42".X £ (v:=42).X

Dies ist die iibliche, simple Textersetzung, die den Text »v« durch den Text »42«
ersetzt.

Nehmen wir nun an, dafl die Variable m ein Verbund mit den drei Komponenten
m.v1l, m.v2 und m.v3 sei. Hier kann man versuchen, den Pradikatentransformator
der Zuweisungsoperation ganz analog zu definieren:

wlp."m.v1:=42".X 2 (m.v1:=42).X

Solange im Préidikat X nur die drei Komponenten m.v1, m.v2 und m. v3 vorkommen,
ergibt dies auch die gewiinschte Semantik. Aber sobald die Variable m ohne einen
der Selektoren vorkommt, erhalten wir etwas nicht Gewiinschtes. (Hier dargestellt
in der [Lam91b] entnommenen Notation fiir Werte von Verbunden):

wlp."m.v1:=42". (m = [[v1=42, v2=0, v3=01])

(m.v1:=42).(m = [[vi=42, v220, v3=0]1)
(m = [[vi=42, v2=0, v3=011) 727777

Gewiinscht hitten wir:
= (m = [[v220, v3=011)

Denn die schwichste freie Vorbedingung sollte sein, dafl die Komponente v1 von m
einen beliebigen Wert haben kann.

Die Standardlosung (und allgemeine Losung) fiir dieses Problem ist, nicht den Text
»m. vl zu ersetzen, sondern den Text »m«. Dabei wird allerdings der dafiir einge-
setzte Text komplizierter:

A

wlp."m.v1:=42".X = (m:=[[vi=42, v2=m.v2, v3=m.v3]]).X
Hiermit ergibt sich wie gewiinscht:

wlp."m.v1:=42".(m = [[Vlé42, VQéO, v3=011)
([[vi=42, v22m.v2, v32m.v3]] = [[v1=42, v220, v3201])
(m = [[v220, v320]1)

Gerade bei Verbunden mit vielen Komponenten, wie wir sie verwenden werden, wird
dies schnell unhandlich. Daher wollen wir diese Losung vermeiden.

Bevor wir unsere Losung angeben, betrachten wir zun#chst einmal, wie Lamport in
der TLAY die Semantik von Verbunden definiert.

Verbunde werden dort als eine spezielle Form von Feldern (englisch: ,arrays“) defi-
niert. Ein Feld ist in der TLA* ein grundlegender strukturierter Datentyp, und der
zweistellige ,Mixfix“-Operator »_[_]« ordnet einem Paar aus einem Feld und einem
Indexwert eine Komponente des Feldes zu. Indexwertebereiche kénnen natiirliche
Zahlen, aber zum Beispiel auch Zeichenketten sein. Beispiel: >nachname ["Bob"]«



Verbunde sind nun als Felder definiert, deren Indexmenge Zeichenketten sind. Bei-
spiel: »r.nam« ist definiert als »r["nam"]« Hieraus wird ersichtlich, dafl nur Zei-
chenketten-Konstanten als Selektoren von Verbunden syntaktisch zuléssig sind, da
in der Verbund-Notation die Anfiihrungsstriche weggelassen wurden.

Dies erlaubt iibrigens auch eine etwas veréinderte Sichtweise: Anstelle des einen
zweistelligen Operators »_. « kénnen wir auch etliche einstellige Postfix-Operatoren
>_.namk, »_.years, »_.day, ... betrachten.

Ein einzelner Verbund wird, wie oben bereits angedeutet, in doppelten eckigen
Klammern notiert, wobei fiir die Komponente x; jeweils der Wert e; angegeben
werden kann:

[[Xléel,... ,xnéen]]
Und es gilt:
[[---, Xiéei, --.:I]_Xizei

Kommen wir nun zu unserer Losung:
In der TLA/PT definieren wir die Verbunde genau wie in der TLAY.

Aber wir schrinken die Pradikate syntaktisch ein, die als Argumente von Pradika-
tentransformatoren verwendet werden kénnen. Wenn sie Verbundvariablen enthal-
ten, dann muf} auf diese jeweils eine Selektorfunktion angewendet werden, oder es
muf} tiber diese Verbundvariable quantifiziert werden, so daf} sie nicht frei ist (und
sie daher von einer Textersetzung nicht erfafit wird).

Diese Einschrinkung kénnen wir folgendermaflen erreichen: In der EBNF-Syntaxde-
finition der TLA /PT in Kapitel 5.1 sind die Produktionsregeln fiir das Nichtterminal
< Variable> (und fiir <starre Variable>) noch offengelassen. Fiir uneingeschriinkte
Variablen ist die Definition ohnehin offensichtlich. Fiir eingeschréinkte Variablen ist
sie ebenso leicht, aber wir verwenden fiir diese Variablen ein neues Nichtterminal
(und fiir starre Variablen ein zweites), welches wir statt des alten in denjenigen
Produktionsregeln verwenden, die eingeschrénkte Variablen enthalten sollen.

Die syntaktische Verwendung von Verbund-Variablen ist in der TLA/PT damit
zwar eingeschrinkt, aber die Ausdrucksfihigkeit bleibt gleich. Denn anstelle einer
Verbundvariablen ohne Selektorfunktion kénnen wir immer einen Verbund verwen-
den, der als Komponenten die selektierten Komponenten der Verbundvariablen be-
sitzt. Beispiel: Habe die Verbundvariable m die Komponenten v1, v2 und v3. Dann
gilt:

m= [[m.vl, m.v2, m.v3]]

Und diesen Verbund koénnen wir ohne Einschrinkungen verwenden. Fiir unsere
Zwecke werden wir dies allerdings kaum brauchen, und unser Ziel ist ja gerade,
diesen komplexen Ausdruck mdoglichst zu vermeiden.

Die Estelle-Zuweisungsoperation »"v:=e"«in einer Modulinstanz m kénnen wir hin-
fort wieder durch die simple Textersetzung »(m.v:=e) .X« definieren, unsere For-
meln werden bei Verifikationen nicht durch aufwendige Ersetzungstexte aufgeblasen.

Zur Sicherheit sollten wir noch einen Blick auf die Definition von PT¢ aus Kapitel
5.1 werfen, mit der wir ,alleinstehende“ Pridikatentransformatoren als Aktionen
definiert hatten. Die Definition lautete:

PT¢ = (Fhvar:: f's=hvar A —PT.(f#£hvar))

wobei
PT



ein < Pradikatentransformator> ist,
f eine <Zustandsfunktion> ist und
hvar eine < Variable> ist.

Wie man sieht, kommt in dem Pradikat, auf das PT angewendet wird, die Variable
hvar vor, und auflerdem sind auch alle Variablen, die in der Zustandsfunktion f
enthalten sind, Teil des Pridikates. Fiir alle diese Variablen gilt also, daf} sie keine
Verbundvariablen ohne Selektor enthalten diirfen.

Diese Einschriankung ist recht drgerlich, denn wenn man zum Beispiel eine Modulin-
stanz durch einen Verbund m beschreiben will, dann soll sich eine Pridikatentrans-
formator-Aktion eben auch genau auf diesen Verbund beziehen, ohne dafl man die
oben beschriebene Verbund-Ersetzung explizit ausfiihren muf:

1:’T[[m.vl, ...,m.vn]]

Daher ergénzen wir die obige Definition von PT¢:

PTs £ (3nhvar:: f'=hvar A —PT. (f#£hvar))

wobei f die Zustandsfunktion ist, die man erhilt, wenn man (wie oben beschrieben)
in T alle freien Verbundvariablen ohne Selektorfunktion durch einen Verbund ersetzt,
der als Komponenten alle selektierten Komponenten der Verbundvariablen enthilt.

Dazu der Anschaulichkeit halber noch ein Beispiel: Wenn m die drei Komponenten
v1, v2 und v3 besitzt, ist PTp definiert als:
(3hvar:: [[m.v1l,m.v2,m.v3]]'=hvar A —PT.([[m.v1,m.v2,m.v3]]#hvar))

Un da wir auf Ausdriicke, die Priadikatentransformatoren enthalten, eigene Schlufire-
geln anwenden wollen, miissen wir wiahrend der Verifikationsarbeit diese Auflosung
nicht verwenden, wir kénnen bei der kurzen, handlichen Form bleiben.



5.3 Schlufiregeln der TLA /PT

Die Schlufiregeln der TLA/PT benstigen wir nicht, um die Semantik von Estelle
definieren zu konnen. Daher werden wir in diesem Kapitel vieles nur andeuten und
insbesondere die Untersuchung der Konsistenz und Vollsténdigkeit nicht ausarbei-
ten. Der Entwurf einer in jeder Hinsicht vollstéindigen und ,,runden“ TLA/PT wire
auf jeden Fall mindestens eine eigene Diplomarbeit wert, weshalb wir diese Ar-
beit hier nicht leisten kénnen. (Im iibrigen wird auch in der Definition der TLA in
[Lam91] nur auf die Zukunft verwiesen, als die Frage der Korrektheit zur Spra-
che kommt.) Wir werden bei der Beschreibung der Schlufiregeln nur soweit gehen,
daB klar wird, wie mit der TLA/PT iiber Estelle geschlufifolgert werden kann, das
Erreichen von Vollsténdigkeit (und damit Korrektheit) ist nicht Gegenstand dieser
Arbeit.

Fiir die Schlufiregeln der TLA/PT iibernehmen wir als erstes sémtliche Schlufiregeln
der TLA.

Dabei ist allerdings zu beachten, dal wir fiir die Regeln E1, E2, F1 und F2 den
Begriff ,,x kommt in G frei vor* auf solche G erweitern miissen, die Pridikatentrans-
formatoren enthalten.

Dank der im letzten Kapitel bereits diskutierten geeigneten Konstruktion unserer
Definition macht dies aber keine Schwierigkeiten. Sowohl fiir einen Ausdruck der
Form »PT. X« als auch fiir einen Ausdruck der Form »PT¢« definieren wir, daf} eine
Variable darin frei vorkommt, wenn sie darin textuell enthalten ist. Dies ist auch die
Definition fiir die bisherigen TLA-Ausdriicke, wir erweitern diese Definition damit
ohne Anderung auf die neue Art von Ausdriicken.

Die grundlegenden und die abgeleiteten Schlufiregeln der TLA sind fiir Beweise {iber
Prédikatentransformatoren in der Form »PTf« nicht sehr handlich, da die Pradi-
katentransformatoren dafiir erst in Aktionen iibersetzt werden miiiten. Benotigt
werden daher weitere spezielle abgeleitete Schlufiregeln, die wie das Beispiel in Ka-
pitel 4.5 moglichst sogar einfacher sind als die Schlufiregeln fiir Aktionen.

Wir geben hier die zentrale Schlufiregel an, die es erlaubt, Schlufifolgerungen aus
Formeln zu ziehen, die die Form von Estelle-Spezifikationen haben. Diese Schluf}-
regel INV3 ist das Gegenstiick zur TLA-Schlufiregel zum Beweisen von Invarianten,
INV1 (siehe Kapitel 3.3). Mit INV3 wollen wir Invarianten fiir Spezifikationen ablei-
ten, die die spezielle Form von in die TLA/PT umgesetzten Estelle-Spezifikationen
haben.

Die alte Schlufiregel INV1 lautete:
(IAIINIg)=T

(I A O[Nlg) = oI

wobei

f eine Zustandsfunktion ist,
I ein Pridikat ist und

N eine Aktion ist.

Unsere neue Schlufiregel INV3 soll eine dhnliche Konsequenz besitzen, aber wir wer-
den der Formel 0[N+ gewisse strukturelle Bedingungen auferlegen. Damit kénnen
wir die Primisse derart gestalten, dafl in ihr keine ,alleinstehenden* Pridikaten-
transformatoren der Form »PTf« mehr vorkommen. Diese Eigenschaft erleichtert
das Beweisen der Prémisse.



Die Schlufiregel INV3 findet sich in Abbildung 5-2. Die spezielle Form von ¢ darin
wird in Kapitel 7 klar werden, wenn wir das Ausfiihrungsmodell fiir Estelle definie-
ren werden. Aber soviel sei jetzt schon gesagt: Die Aktion

(trl.Selected A —trl.Selected')

driickt das Schalten einer Estelle-Transition aus, und der Pridikatentransformator
PT1 beschreibt, welche Wirkung dies hat. Die Aktion N faft alle sonstigen reinen
TLA-Aktionen des Systems zusammen, zum Beispiel die Beschreibung der Auswahl
von Estelle-Transitionen zum Schalten.

INV3.

(IAI[INIp)=>T
(I A trl.Selected) = PT1.((Change.{trl.Selected).I)

(I A trn.Selected) = PTn.((Change.{trn.Selected).I)

(IAp)=>0oI

wobei

PT1,...,PTn Pridikatentransformatoren sind,
N eine Aktion ist,

I ein Pridikat ist,

trl,...trn  Verbundvariablen (unter anderem) mit den Komponenten
Id und Selected sind,

£ eine Zustandsfunktion ist,
Trans = {tr1.Id,...,trn.Id} und
A
(p =
olNl¢

A O[ (trl.Selected A —-trl.Selected’)
= (PT1.(Change.{trl.Selected}))tltr.Selected
A e
o[ (trn.Selected A —trn.Selected’)
= (PTn. (Change.{trn.Selected}))tltr.Selected
A O[(3tr: tr.Id € Trans:
tr.Selected # tr.Selected)]s

Abbildung 5-2: Die abgeleitete Schlufiregel INV3.

In Abbildung 5-2 beachte man in der Definition von »p« die letzten beiden Zeilen.
Sie besagen, dafl entweder eine der Estelle-Transitionen aus »Trans< ausgewahlt
wird beziehungsweise schaltet, oder dafl (mit den in f erwihnten Variablen) nichts
geschieht. Mit anderen Worten: »Trans« muf} die vollstindige Menge der Estelle-
Transitionen enthalten. Um die Schlufiregel INV3 anwenden zu kénnen, miissen wir
alle Estelle-Transitionen betrachten. Dies war aber auch zu erwarten, wenn wir
Invarianten der gesamten Spezifikation beweisen wollen.

Als Trost fiir diese scheinbar grofie Arbeit bleibt uns, dafl oft die Pridikatentrans-
formatoren vieler der Estelle-Transitionen die Variablen {iberhaupt nicht beriihren,
die in der Invarianten I enthalten sind, so dafl der Nachweis vieler der Pramissen
trivial ist.



5.4 Weiteres aus der TLA™ fiir die TLA/PT

Lamport fiihrt in [Lam91] die grundlegende TLA ein. Um mit diesem Formalismus
noch besser spezifizieren zu kénnen, war er zur Zeit der Erstellung unserer Arbeit
dabei, eine Erweiterung , TLA* der TLA zu entwickeln. [Lam91b] gibt den Stand
der Entwicklung wieder. Diese Erweiterung veréindert nichts an der Semantik der
TLA, sie fiigt lediglich weitere syntaktische Konstrukte hinzu, die mit einfachen Al-
gorithmen auch wieder entfernt werden kénnten. Die grofie semantische Einfachheit
der TLA bleibt trotz aller Erweiterungen erhalten. Weiterhin werden leistungsfiahi-
ge Datenstrukturen eingefiihrt, ein Beispiel dafiir haben wir mit den Verbunden
bereits im Kapitel 5.2 angefiihrt.

Die syntaktische Unterstiitzung der TLA hilt Lamport fiir notwendig, um auch
praktisch mit groferen Formeln umgehen zu kénnen. Das wichtigste syntaktische
Konstrukt, das neu eingefiihrt wird, ist die Definition. Die Notwendigkeit der De-
finition demonstriert er durch die Uberlegung, ob man zum Beispiel Arithmetik
praktisch betreiben kénne, wenn man die Zahl 27 und den Operator + nur mittels
der Primitive 0 und der Nachfolgerfunktion ausdriicken soll.

AuBer der Definition besitzt die TLAY weiterhin das Konzept des Moduls, um grofe
Spezifikationen strukturieren zu kénnen. Aber sowohl die Definition wie auch das
Modul sind wie gesagt rein syntaktische Konzepte, die algorithmisch wieder entfernt
werden kénnten, um eine grofie (und unleserliche) TLA-Formel zu erhalten.

Fiir unsere Arbeit, beziehungsweise fiir ihre Ubersichtlichkeit, werden wir das Kon-
zept der Definition ebenfalls bendtigen. Aber leider ist [Lam91b] noch nicht sehr
ausgearbeitet, so dafl es uns nicht angebracht erscheint, schon jetzt die gesamte
TLAY zu iibernehmen. Die meisten TLAT-Konstrukte werden in Lamports Arbeit
lediglich eingefiihrt, indem sie an einem Beispiel ausfiihrlich demonstriert werden.

Sobald die TLA™ fertiggestellt ist, wiirde es dagegen sehr sinnvoll sein, die TLA/PT
zu einer TLAY/PT zu erweitern. Denn auch im Rahmen unserer Arbeit zeigt es
sich bereits, dal syntaktische Hilfsmittel sehr willkommen wiren, um die Formeln
zu strukturieren und tibersichtlicher zu machen. Da wir aber die TLA/PT ohnehin
nicht vollstéindig ausarbeiten (zum Beispiel bei den Schlufiregeln), kénnen wir auch
an diesen Stellen ohne weitere Nachteile einige Punkte fiir zukiinftige Erginzungen
offen lassen.

Das Konzept der Definition werden wir daher in der weiteren Arbeit benutzen, aber
wir werden es nicht in einem formalen Rahmen tun.

Die vollsténdige Syntax und Semantik und die von uns definierten Schlufiregeln der
TLA/PT sind noch einmal im Anhang zusammengetragen.



6. Beschreibung der Semantik von
Estelle-Texten in TLA /PT

6.1 Konzept der Semantikbeschreibung

Der ISO-Standard fiir Estelle beschreibt bereits per Definition genau die Semantik
von Estelle. Wie wir in Kapitel 1 begriindet haben, ist der ISO-Standard allerdings
an vielen Stellen nicht so formal, dafl er als Grundlage fiir eine Eigenschaftsanalyse
oder eine Verifikation mit Hilfe eines vollsténdig formalen Kalkiils dienen konnte.

In dieser Arbeit zeigen wir nun einen Weg auf, wie ein dafiir ausreichender Grad an
Formalisierung erreicht werden kann, und wir definieren entsprechend formal das
sogenannte Ausfiihrungsmodell von Estelle. Dies bedeutet natiirlich, daf3 Details
von Estelle aus dem ISO-Standard in dieser Arbeit hiufig exakter, fast immer aber
auch auf eine andere Weise definiert werden. Das hat zur Konsequenz, dafl hier
notwendigerweise so einiges leicht anders definiert wird.

Einerseits miissen umgangssprachliche Aussagen fiir eine Fassung in TLA/PT kon-
kretisiert werden, was jeweils Entscheidungen fiir eine von mehreren moglichen
Losungen bedeutet. Und andererseits hat die ganz andere Art der Darstellung, die
fiir die oben und in Kapitel 1 genannten Ziele besser geeignet sein soll, unvermeidli-
cherweise die Folge, dafl sich ab und zu kleine Differenzen bei der Definition ergeben.
(Der theoretische Ausweg wire eine Verifikation der beiden Definitionen gegenein-
ander. Aber abgesehen vom groflen Arbeitsaufwand wire der hierfiir oft zu geringe
Formalisierungsgrad des ISO-Standards ein Hinderungsgrund.)

Wir werden selbstverstindlich versuchen, mit der TLA/PT-Semantik so nahe wie
moglich am ISO-Standard, beziehungsweise den Absichten hinter ihm, zu bleiben.
Trotzdem koénnen unsere Definitionen immer nur unsere Auffassung von Estelle
festlegen, nicht das ISO-Estelle.

Sobald unser Ansatz zur Definition vollstandig umgesetzt ist, konnte man allerdings
priifen, ob es sinnvoll wire, der neuen Version das Etikett ,offizielle Definition“
zu geben. Nur ist es nicht ratsam, mehrere verschiedene Definitionen fiir dasselbe
gleichzeitig zu verwenden, solange ihre Aquivalenz nicht nachgewiesen ist.

Kommen wir nun zu unserem Ansatz, die Semantik einer Estelle-Spezifikation zu
beschreiben. Es handelt sich um folgendes Grundproblem: Wir haben einen Text
als Zeichenkette vorliegen und wollen ihm eine Bedeutung zuordnen.

Es gibt verschiedene Arten, die Bedeutung zu definieren, in Kapitel 3.1 haben wir
bereits einen Uberblick gegeben. In Kapitel 4.1 haben wir uns dann im Grundsatz
fiir eine der Arten entschieden, und zwar fiir die operationale Beschreibungsform
und damit fiir einen abstrakten Automaten.

Urspriinglich hatten wir fiir unsere Arbeit beabsichtigt, diesen abstrakten Auto-
maten durch Tupel und Mengen, wie in Kapitel 3.2 definiert, explizit anzugeben.
Der Automat sollte als Tripel aus der Menge der Anfangszustinde, der Menge der
Zustdnde und der Zustandsiibergangsrelation aufgeschrieben werden. Wir hatten
versucht, einen Zustand dann ebenso als Tupel aus Mengen und weiteren Tupeln
hierarchisch strukturiert zu notieren, analog zur Struktur einer Estelle-Spezifikati-
on. Die Zustandsiibergangsrelation wire dann eine Relation {iber einer Menge dieser
Struktur gewesen.

Es zeigte sich aber, daf} dies kein guter Weg war. Denn die Tupel wurden sehr um-
fangreich und dadurch so uniibersichtlich, daf§ ihr Aussagewert verlorenging. Ent-



sprechend war die Zustandsiibergangsrelation auf einer derart komplexen Struktur
definiert, daf} ihre korrekte Definition gréfite Schwierigkeiten machte. Und es wire
vollig unmdoglich gewesen, mit ihrer Hilfe noch irgendwie praktisch Eigenschaften
des Systems zu untersuchen.

Daher entschlossen wir uns, den Automaten nicht explizit anzugeben.

Stattdessen spezifizieren wir seine Eigenschaften auf der Basis der Pridikatenlo-
gik. Dabei vermeiden wir die explizite Definition eines Gesamtzustandes dadurch,
dal wir dessen Komponenten durch einzelne Variablen beschreiben. Eine Zusam-
menfassung zu einem Gesamtzustand einer Modulinstanz oder gar einer ganzen
Spezifikation findet nicht mehr statt. So wird es moglich, sich nur auf die jeweils
relevanten Teile zu beziehen, sowohl bei der Systembeschreibung, wie auch bei der
Argumentation iiber einzelne Figenschaften des Systems.

Diesen Entschlu}, den abstrakten Automaten nur implizit anzugeben, halten wir
fiir entscheidend, ohne ihn wire die Definition von Estelle so uniibersichtlich, dafl
sie nutzlos wire.

Es sei vielleicht noch angemerkt, dal der ISO-Standard fiir Estelle in seinem ,,for-
malen“ Teil explizite rekursiv definierte Tupel zur Darstellung des Systemzustandes
verwendet. Dies ist schon bei der Definition der Estelle-Konstrukte sehr uniiber-
sichtlich, und es ist dann entsprechend fiir Zwecke der formalen Verifikation génzlich
ungeeignet.

Nachdem wir uns entschlossen hatten, den Automaten indirekt und auf pradikaten-
logischem Wege zu beschreiben, stieflen wir auf Lamports TLA. Sie erwies sich als
sehr gut geeignet fiir diesen Zweck. Die Komponenten des Zustandes lassen sich auf
die gewiinschte Art als Variablen darstellen, und auch die Zustandsiibergangsrela-
tion 148t sich mit einer Sammlung von ,, Aktionen“ gut strukturiert spezifizieren. Es
trat zwar das Problem auf, dafl sich die Pascal-artigen Estelle-Transitionsriimpfe
nicht als TLA-Aktionen darstellen lielen, aber dieses Problem haben wir in Kapitel
5 durch die Erweiterung der TLA zur TLA/PT behoben.

Wir beschreiben also die Semantik einer Zeichenkette in TLA/PT. Dabei bleiben
zwei Probleme zu 16sen. Erstens gibt es nicht zu jeder Zeichenkette eine Bedeutung
in Estelle. Und zweitens brauchen wir eine Zuordnung von Zeichenketten und ihrer
Bedeutung.

Das erste Problem ist das Problem der Syntax. Nur fiir Texte, die die Syntax von
Estelle erfiillen, ist eine Semantik definiert. Daher ist die Frage, ob man entscheiden
kann, fiir welche Zeichenketten dies der Fall ist. Am einfachsten zu entscheiden
ist dies fiir den kontextfreien Anteil der Syntax. Man gibt hier iiblicherweise ein
Produktionensystem in erweiterter Backus-Naur-Form (EBNF) an, es gibt gute
Algorithmen, die auf dieser Basis eine Entscheidung treffen konnen. Fiir Estelle
enthilt der ISO-Standard bereits eine Spezifikation in EBNF, und wir verweisen an
dieser Stelle einfach nur auf den ISO-Standard, da das Problem dort bereits gelost
ist.

Die Syntax von Estelle enthiilt aber auch einen kontextsensitiven Anteil. Im ISO-
Standard wird er ebenfalls beschrieben, allerdings ist diese Beschreibung in natiirli-
cher Sprache abgefafit und in Form von vielen Unterkapiteln mit dem Titel ,,Cons-
traints“ eingestreut in die informelle Version der Definition von Estelle. Eine ma-
thematisch-formale Beschreibung der kontextsensitiven Bedingungen existiert noch
nicht.

Fiir eine vollstéindig formale Definition von Estelle wire sie notwendig. Daf sie
im ISO-Standard nicht vorhanden ist, hat seinen Grund darin, dal es sich um
eine durchaus anspruchsvolle Aufgabe handelt. Und da eine vollstindige formale
Definition von Estelle nicht Gegenstand dieser Arbeit ist, sondern weit iiber den



gesetzten Rahmen hinausgehen wiirde, werden auch wir diese Formalisierung nicht
durchfiithren. So bleibt uns nur, an dieser Stelle ebenfalls auf den ISO-Standard zu
verweisen.

Die Frage, fiir welche Texte eine Bedeutung definiert ist, ist sogar noch unangeneh-
mer. Denn es gibt Texte, die die kontextfreie und die kontextsensitive Syntax von
Estelle erfiillen, und fiir die trotzdem keine Bedeutung definiert ist. Dies hiingt von
den Dingen ab, die, ausfiihrungsorientiert betrachtet, ,,Laufzeitfehler* sind. Zum
Beispiel ist das Ergebnis einer Division durch Null undefiniert, und mit ihm ist
die Bedeutung der ganzen betreffenden Estelle-Spezifikation undefiniert. Da be-
kanntermaflen nicht immer mit einem automatischen Verfahren entschieden werden
kann, ob eine bestimmte Anweisung jemals zur Ausfiihrung kommt, ist nicht immer
statisch, das heifit ohne ,,Ausprobieren®, entscheidbar, ob ein Text eine Bedeutung
hat.

Die Entwickler von Estelle haben solche ,Laufzeitfehler bewufit ohne Bedeutung
gelassen, um einerseits ihre Definition nicht mit einer aufwendigen Fehlerbehand-
lung zu belasten und andererseits, um einem Implementator die Freiheit zu lassen,
selbst eine Bedeutungserweiterung nach seinen Wiinschen zu entwerfen, sprich, eine
geeignete Fehlerbehandlung zu implementieren.

Fiir unsere Definition der Bedeutung setzen wir voraus, daf} derartige ,,Fehler“ nicht
vorhanden sind. Will man also aufgrund unserer Definition Eigenschaften eines spe-
zifizierten Systems ableiten, so mufl man zuerst nachweisen, dafl es wohldefiniert ist.
Wie am Ende von Kapitel 5.1 erliutert, ist dazu sicherzustellen, dafl alle Pascal-
artigen Transitionsriimpfe bei Ausfiilhrung terminieren, und zusétzlich sind solche
Dinge wie Divisionen durch Null auszuschlieflen. Letzteres kann im normalen Be-
weiskalkiil stattfinden, da die TLA/PT alle arithmetischen Operationen als total
erklirt und festlegt, dal das Resultat ,illegaler Operationen vollig beliebig ist, so
daf} es kein Pridikat des Sperzifikators mehr erfiillt, das eine Eigenschaft des Typs
des Ergebnisses festlegt.

Jedenfalls bleibt festzuhalten, dafl zwar fiir viele Texte entschieden werden kann,
daf sie die Syntax von Estelle nicht erfiillen, daf} es aber prinzipiell nicht méglich ist,
ein automatisches Entscheidungsverfahren anzugeben, das genau die Texte erkennt,
fiir die eine Bedeutung definiert sein soll.

Damit kommen wir zu dem oben erwihnten zweiten Problem, dem Problem der
Zuordnung von Zeichenketten und ihrer Bedeutung. Mathematisch gesehen handelt
es sich um eine partielle Funktion von Zeichenketten nach TLA /PT-Formeln. (Eine
Funktion ist es, da wir sinnvollerweise nur hdchstens eine Bedeutung fiir je eine
Zeichenkette definieren wollen.)

Die Umkehrung der Funktion dagegen wird nicht eindeutig sein, da wir die gleiche
Bedeutung erhalten wollen, auch wenn wir zum Beispiel einige weitere Leerzeichen
in den Text einfiigen oder wenn wir bestimmte Umordnungen vornehmen.

Die tatsiichliche Definition der Bedeutungsfunktion ist eine anspruchsvolle Aufga-
be. Als Weg schlagen wir ein analoges Vorgehen zu dem Vorgehen bei der Wiener
Beschreibungssprache VDL ([LuLaSt70], [LuAlBa68]) vor, bei dem ein konkretes
Programm der definierten Sprache in ein sogenanntes abstraktes Programm umge-
setzt wird. Allerdings ist dort dieses abstrakte Programm eine Baumstruktur, die
von einem (relativ komplizierten) abstrakten Interpreter interpretiert wird.

VDL wurde entwickelt, um die Semantik einer ,gewshnlichen“ Programmiersprache,
PL/I, erstmals formal zu definieren. Auch die Semantik von Algol 60 wurde dann
damit praktisch vollstindig definiert ([Lau68]), viele weitere Arbeiten benutzen
spiter diesen Formalismus (Beispiel: [Lam80]).



VDL geht bei der Umsetzung in ein abstraktes Programm in zwei Stufen vor. Zu-
erst wird eine kontextfreie Funktion parse definiert, die das Zerteilungsproblem
(englisch: ,,parsing problem*) 16st und einen EBNF-Ableitungsbaum liefert. Dabei
schreiben die Autoren keinen speziellen Zerteilungsalgorithmus vor, sondern defi-
nieren nur seine Umkehrfunktion generate, die aus dem Ableitungsbaum wieder
den Text erzeugen konnen muf. Falls der Text die kontextfreie Syntax nicht erfiillt,
ist der Funktionswert der partiellen Funktion parse nicht definiert, dies 1d8t sich
durch den Wahrheitswert eines speziellen, zugehorigen Préadikates erkennen.

Im zweiten Schritt wird dann eine kontextsensitive Funktion translate definiert,
die einerseits die kontextsensitive Syntax tiberpriift und andererseits den Baum so
umstrukturiert, dafl anschlielend der Interpreter damit arbeiten kann. Dies bein-
haltet zum Beispiel, dal Typdeklarationen direkt den jeweiligen Verwendungen der
zugehorigen Variablen zugeordnet werden, so dafl der Interpreter nicht immer erst
nach der richtigen Deklaration suchen mu8.

Die Verkettung der Funktionen parse und translate ergibt dann die Ubersetzungs-
funktion von konkreten zu abstrakten Programmen.

Auch andere Autoren gehen bei der Ubersetzung von konkreten zu abstrakten
Programmen #hnliche Wege. [Pra73] wahlt als Représentation des abstrakten
Programmes nicht mehr Zeichenketten, sondern hierarchische Graphen, und zur
Ubersetzung verwendet er sogenannte Paar-Grammatiken. Das Ubersetzungsver-
fahren durch Paar-Grammatiken liuft letztendlich wiederum auf eine Verkettung
der bekannten Funktionen parse und translate hinaus, wobei dann allerdings
auch translate kontextfrei ist, was die Leistungen des Ubersetzungsvorganges ein-
schrinkt. [KiSgWo88] definiert die Semantik der Spezifikationstechik Z zwar nicht
formal, aber es wird ebenfalls eine Umsetzung von konkreter in abstrakte Syn-
tax definiert. Auch [Lau81]32 definiert — fiir andere Zwecke - eine entsprechende
Umsetzung.

Fiir unsere Zwecke halten wir fest: Die Ubersetzungsfunktion von Estelle-Texten
nach TLA /PT-Formeln sollte als Verkettung von zwei Funktionen definiert werden.
Die erste 16st das Zerteilungsproblem, sie kann direkt als Umkehrung eines Genera-
tors, beruhend auf der bereits vorhandenen EBNF-Grammatik des ISO-Standards,
definiert werden. Die zweite, kontextsensitive Funktion setzt dann den Ableitungs-
baum in TLA /PT-Formeln um, wobei sie etliche Priifungen und Transformationen
ausfiihrt.

Wir haben bereits oben erldutert, dafl sowohl die formale Definition der Priifung der
kontextsensitiven Syntax als auch erst recht die vollstéandig formale Definition von
Estelle nicht Gegenstand dieser Arbeit sind. Daher werden wir die Ubersetzungs-
funktion nicht vollstindig angeben. Fiir unsere weitere Argumentation ben&tigen
wir allerdings einige Eigenschaften dieser Funktion, und deshalb werden wir im
Rest des Kapitels 6 anhand eines grofleren Beispiels erlautern, wie sie arbeiten soll.

Unabhiingig vom jeweiligen Text der Estelle-Spezifikation soll die Ubersetzungs-
funktion eine bestimmte Teil-Formel liefern, die fiir alle Spezifikationstexte gleich
ist. Diese Formel beschreibt den ,,Kern von Estelle“, das Ausfiihrungsmodell. Die
Definition des Ausfiihrungsmodells war das gesteckte Ziel dieser Arbeit (durch-
gefiihrt in Kapitel 7), und damit sich das Ausfithrungsmodell auf die Spezifikation
beziehen kann, miissen wir wissen, wie sie in TLA /PT-Form dargestellt werden soll.
Wie wir sehen werden, bendtigen wir dazu nicht das gesamte Umsetzungsverfah-
ren, sondern es reicht, die Eigenschaften bestimmter Komponenten des Ergebnisses
anzugeben.

Weniger Estelle-spezifische Teile, wie etwa Prozedur- und Funktionsvereinbarun-

32 Der Autor A. Laut ist nicht identisch mit P. E. Lauer.



gen, Parameter fiir Module und #hnliches werden wir auslassen. Aber wir werden
in den Kapiteln 6.3 bis 6.7 Typ- und Variablenvereinbarungen (als Grundlage), die
hierarchische Modulstruktur, Interaktionspunkte, die Kommunikationsstruktur und
schliefllich Estelle-Transitionen beleuchten.

Die #uBlere Form des Ergebnisses der Ubersetzungsfunktion wird im wesentlichen
eine groBe Konjunktion von Teilformeln sein. Der Ubersichtlichkeit halber ist es un-
erldBlich, die Formel in Teilformeln iiber Teileigenschaften zu strukturieren. Auch
sollte sich aus jedem syntaktischen Konstrukt, soweit moglich, eine getrennte Eigen-
schaft ergeben, um den intuitiven Zusammenhang mit der Estelle-Spezifikation zu
wahren. Auflerdem kénnen bei Schlufifolgerungen tiber die Formel einzelne Konjunk-
toren, die nicht bendtigt werden, gleich zu Anfang mit Hilfe des Pridikatenlogik-
Axioms ,,(A A B) = A* fallengelassen werden, was die Verifikationsarbeit erheblich
erleichtert.

Auf einen Punkt wollen wir bei der Darstellung der Semantik von Estelle in TLA/PT
noch hinweisen. Die TLA /PT beschreibt (wie die TLA) den Zustand eines Systems
ausschliefllich mit Hilfe des Zustandes von Variablen. Daher hat die Entscheidung
in Kapitel 4.6 fiir die TLA/PT zur Konsequenz, daff im folgenden nicht nur der
Zustand von Estelle-Variablen mit Hilfe von TLA /PT-Variablen beschrieben wird,
sondern ebenso werden dies damit auch alle anderen Teile des Zustands eines in
Estelle spezifizierten Systems.



6.2 Ein Demonstrationsbeispiel

Um zu zeigen, wie die Beschreibung der Semantik eines Estelle-Textes in TLA/PT
stattfinden soll, filhren wir dies anhand eines Demonstrationsbeispiels vor. Es
wird damit nichts sonderlich Sinnvolles spezifiziert, stattdessen haben wir ver-
sucht, moglichst viele Konzepte von Estelle in einer mdglichst kurzen Spezifikation
unterzubringen.

Entsprechend sind die Bezeichner dieser Spezifikation entgegen unserer sonstigen
Gewohnheit nicht ,sprechend“, da sie hier keine sinnvollen Objekte beschreiben.
Der Text der Sperzifikation findet sich in Abbildung 6-1.

Specification demo;
Type
tyl = Char;
ty2 = (ell, el2, el3);
Channel chl(user, provider);
By user:
conreq;

datreq;
By provider:
conconf;
disind;
Ip
ip0: chl(user) Individual Queue;
Module ml Systemprocess;

Ip

ipl: chi(provider) Individual Queue;
Export

varl: tyl;

End; { Module ml }
Body bl For mil;
Const
conl = 0;
Channel ch2(user, provider);
By user:
m_datreq;
By provider:
m_datind;
Ip
ip11l: chi(provider) Common Queue;
Module m2 Activity;
Ip
ip2: ch2(user) Individual Queue;
End; { Module m2 }
Body b2 For m2;
{ (leer) }
End; { Body b2 For m2 }
Modvar
mv2: m2;
State
ready,
busy;



Initialize
To ready
Begin
Init mv2 With b2
End;
Trans
From ready
To busy
Name tri:
Begin
End;
End; { Body bl For mi1 }
Modvar
mvl: mi;
Initialize
Begin
Init mvl With bi;
Connect ip0 To mvl.ipl
End;
End. { Specification demo }

Abbildung 6-1: Ein Demonstrationsbeispiel in Estelle
fiir die Definition der Semantik

Fiir die einzelnen Konstrukte des Beispiels werden wir nun in den néchsten Kapi-
teln darstellen, wie ihre Bedeutung von der Ubersetzungsfunktion durch TLA /PT-
Formeln ausgedriickt werden soll.



6.3 Beschreibung von Typvereinbarungen

In dem Beispiel aus Abbildung 6-1 finden sich die Typvereinbarungen

Type
tyl = Char;
ty2 = (ell, el2, el3);

und die Deklaration einer (exportierten) Variablen:

Export
varl: tyl;

Damit stellt sich die Frage, wie wir die Bedeutung von Estelle-Variablen darstel-
len, und wie wir die Eigenschaften beschreiben, die sie von ihrer Typdeklaration
zugeordnet bekommen.

Estelle-Variablen konnen als Funktionen verstanden werden, die jeweils einem Zu-
stand einen Wert zuordnen. Diese Auffassung gilt ebenfalls fiir TLA /PT-Variablen
(siehe Kapitel 5.1), so daf wir grundsitzlich Estelle-Variablen direkt auf TLA /PT-
Variablen abbilden kénnen. Dies gilt zumindest solange, wir wir nur global dekla-
rierte Estelle-Variablen betrachten und lokale Giiltigkeitsbereiche aufler acht lassen.
Hierauf werden wir im Kapitel 6.4 iiber die Modulstruktur zuriickkommen.

Im iibrigen hilft uns eine derartige direkte Abbildung, den Zusammenhang zwischen
dem Estelle-Text und der TLA/PT—Formel moglichst eng zu halten, damit der
(menschliche) Anwender nicht den Uberblick verliert.

Richten wir nun unser Augenmerk darauf, da§ Estelle-Variablen bestimmte Ei-
genschaften besitzen, die ihnen ihre Typdeklaration vorschreibt. Die TLA/PT ist
dagegen erst einmal typfrei. Aber wie Lamport in [Lam91], Kapitel 7.1.5, ausfiihrt,
hat dies lediglich zum Ziel, da8 man die Uberpriifung auf Typkorrektheit als Beweis
in der Logik selbst ausfiihren kann. Sobald man die Bedingungen der Typkorrektheit
in der Logik spezifiziert, kann man sie auch nachweisen (wenn sie denn erfiillt sind).
Wenn der Nachweis einfach ist, kann man ihn von einer Maschine ausfiihren lassen,
was einer Typpriifung in einer typisierten Logik entspricht, und wenn der Nachweis
schwierig ist, dann ist er nur in der TLA beziehungsweise in der TLA /PT mdglich.
In einer typisierten Logik wire dann die entsprechende Formel einfach nicht mehr
ausdriickbar.

Dafl der Wert der Variablen x zur Menge der natiirlichen Zahlen gehort, driickt
Lamport durch die Formel
xeN

aus.

Diese Idee findet sich auch bereits in [HoWi73], wo sie noch wesentlich weiter aus-
gefiihrt ist. Dort wurde die gesamte Semantik der Sprache Pascal formal definiert,
und zwar auf der Basis der Hoareschen Zusicherungs-Tripel.

In [HoWi73] kommt zwar die obige Formel nur in Form einer umgangssprachlichen
Beschreibung vor, da die Behandlung von Datentypen dort nicht restlos formali-
siert ist, aber dafiir werden die Eigenschaften der einzelnen Datentypen von Pascal
ausfiihrlich behandelt.

Als Beispiel stellen wir den Aufzéhlungstyp vor. Dabei definieren wir hier die Ei-
genschaften in TLA /PT und damit vollstindig formal.

Sei ein Aufzahlungstyp aufz folgendermaflen deklariert:



Type aufz = (al, a2, ..., ap)
Dann muf die Ubersetzungsfunktion uns folgende Formel liefern:

o( aufz = {al, a2, ..., an}
A (Vi: ief{1,...,n}:
( i#n = cj41=Succ(cy) )
A ( i#n = c4=Pred(cij+1)) )
A (Vx: xcaufz: (Vy: ycaufz: (Vz: zcaufz:
-(x<x)
(x<y) A (y<2) = (x<2) )
(x#cn) = (x<Succ(x)) )
x>y = y<x )
x<y = ~(x>y) )
x>y = - (x<y) )
( x#y = -(x=y) )))))

In dem oben angefiihrten Beispiel

NN AN AN

> > > > > >

Type
ty2 = (ell, el2, el3)

ergibt sich damit:

o( ty2 = {ell, el2, el3}

A el2=Succ(ell) A el3=Succ(el2)

A ell=Pred(el2) A el2=Pred(el3)

A (Vx: xety2: (Vy: yety2: (Vz: zety2:
(x<x)

A CE<y) A (I<2) = (x<2) )
A ( (x#cp) = (x<Succ(x)) )
A x>y = y<x )

A (Cx<y = - (x>y) )

A x>y = -(x<y) )

A Cx#y = ~(x=y) )))))

Diese Eigenschaften werden auf eine Variable {ibertragen, sobald sie als zu diesem
Typ gehorig deklariert wird:

Var var2: ty2
Dies wird von der Ubersetzungsfunktion iibersetzt in:
o( var2 ¢ ty2)

Damit sind dann beide Formeln Bestandteil der Spezifikation, und man kann mit
Hilfe der Schlufiregeln leicht die Eigenschaften der Variablen var?2 ableiten. (Genau-
er gesagt: Die Eigenschaften des jeweiligen Wertes der Variablen.) Hat man etwa
im Verlaufe seiner Arbeit das Pridikat

var2 > Succ(ell)
erhalten, so kann man es mit den Schluiregeln umformen in das Pradikat
var2 = el3

Den formalen Beweis iiberlassen wir dem Leser.

Aufler Aufzdhlungstypen gibt es noch viele weitere Typen, in unserer Beispielspezi-
fikation etwa die Deklaration, dafl die Variable var1 vom Typ ty1 ist, der wiederum
als dquivalent zum Typ Char deklariert ist:



Type

tyl = Char;
Export
varl: tyl;

Hier muf8 die Ubersetzungsfunktion folgende Formel erzeugen:

o( tyl = Char
A varl € tyl)

Weiterhin muf} sie an alle ihre Formeln die Definition der Standardtypen anhingen.
In [HoWi73] sind alle diese Definitionen beschrieben, man kann sie ohne Schwierig-
keiten in TLA/PT iibertragen. Da wir aber ohnehin nur das Konstruktionsprinzip
der Ubersetzungsfunktion zeigen wollen, ersparen wir uns diese FleiBarbeit.

Bei Verbund- und Feldtypen werden wir ein wenig von Hoares Ansatz abweichen,
um die Arbeit mit Pridikatentransformatoren zu erleichtern. In Kapitel 5.3 hatten
wir begriindet, warum wir moglichst vermeiden wollen, Verbundvariablen ohne eine
ihrer Selektorfunktionen in Formeln zu verwenden. Wir schreiben daher nicht

o(Va: a € verbundtyp: ...)
A O(v € verbundtyp) ,
sondern

o(Va: a.Typ € verbundtyp: ...)

A O(v.Typ € verbundtyp)

Die Verbundvariable v bekommt damit eine neue Komponente Typ. Die Eigenschaf-
ten dieser Komponenten lassen wir vollig offen, man kann nichts {iber sie ableiten,
aufler dafl ihr Wert immer ein Element der Menge verbundtyp ist. Wir konnen
hochstens indirekt auf einige Eigenschaften schliefilen, die die Komponente nicht
hat: Wenn es zwei Verbundtypen gibt, deren Variablen Eigenschaften haben, die
mit dem jeweils anderen Verbundtyp unvereinbar sind, dann miissen auch die Wer-
te dieser Komponenten verschieden sein.

Verbundvariablen werden wir noch ausfiihrlich anwenden (siehe Kapitel 6.4).

Der einzige Typ, der in [HoWi73] ausgelassen ist, ist der Typ real. Der Grund
dafiir liegt darin, dafl die Definition dieser - in Anfiihrungszeichen - ,reellen“ Zah-
len, duBerst schwierig ist. Denn schon die Algebra der mathematischen reellen Zah-
len ist komplex, aber sie mufl notgedrungenerweise noch verkompliziert werden
durch das Zulassen einer endlichen Rechengenauigkeit, wie sie existierende Rechner
haben.

Damit werden wir das Thema der Deklaration von Variablen vorldufig beschlieflen
und verweisen als Grundlage fiir eine detaillierte Ausarbeitung auf [HoWi73].



6.4 Beschreibung der Modulstruktur

Wie in Kapitel 2 beschrieben, haben Estelle-Spezifikationen eine hierarchische
Struktur. In diesem Kapitel werden wir zeigen, wie wir diese Struktur geeignet
abbilden kénnen. Dazu werden wir die in Kapitel 5.2 eingefiihrten strukturierten
TLA/PT-Variablen verwenden.

Wir erinnern an Kapitel 2: In Estelle gibt es eine statische Hierarchie von Mo-
duldefinitionen, die als generische Vorlagen dienen fiir die dynamische Erzeugung
von Modulinstanzen. Dabei verweist nach der Erzeugung einer neuen Modulinstanz
(zunichst) genau eine Modulvariable auf dieses neue Objekt. Die Beschreibung des
Moduls legt die Eigenschaften der Modulinstanz fest, und die Modulvariable ver-
weist auf das aktuell existierende Objekt, das einen bestimmten Zustand hat.

An dieser Stelle ist es notwendig, den Begriff ,,Objekt“ genauer zu betrachten. Um
sich die Bedeutung des Begriffes ,,Modulinstanz“ anschaulich vorzustellen, kdnnte
man versuchen zu sagen: ,,Die Modulvariable enthilt ein Objekt (die Modulinstanz).
Zum Beispiel durch Zuschicken einer Nachricht kann sich dieses Objekt verdndern.
Aber die Modulvariable enthilt danach immer noch dasselbe Objekt.“

In dieser Formulierung wird recht deutlich, dafl es etwas gibt, was sich mit der
Zeit verdndert, aber trotzdem durchgehend eine individuelle Identitdt besitzt. Im
menschlichen Bereich erkennen wir (meistens) eine Person ,als dieselbe“ wieder,
auch wenn sie zwischenzeitlich die Kleidung gewechselt hat.

Aber genau mit dem eingeklammerten ,,meistens® im letzen Satz ist ein tiefes Pro-
blem verbunden. Denn es stellt sich die Frage, was die Gleichheit von strukturierten
Objekten bedeutet. Wenn wir einem der beschriebenen ,,dynamischen“ Objekte den
Namen A geben, gilt dann noch die folgende Gleichung?

A=A

Es konnte ja sein, dafl einige Komponenten des rechten A verschieden von denen
des linken A sind. Bei nidherem Hinsehen ergibt sich die Notwendigkeit von zwei
verschiedenen Gleichheitsrelationen:

1) Alle Komponenten sind gleich.
2) Zumindest die innere ,, Identitét* ist gleich.

Bei diesen Betrachtungen mufl man wohlgemerkt bedenken, dafl diese Objekte Wer-
te von Variablen sein sollen. ,A“ soll also kein Variablenname sein, sondern Bezeich-
ner fiir einen Wert, wie zum Beispiel auch , True“ dies ist. Und damit zeigt sich,
daf} in der Pridikatenlogik und der darauf basierenden temporalen Logik der Ak-
tionen das Konzept von Objekten, die sich ,im Inneren“ verdndern, aber trotzdem
ihre Identitét behalten, nicht enthalten ist. Es ist in der TLA zwar moglich, daf3
man einer Variablen im Laufe der Zeit verschiedene Werte zuordnet, so dafl der
Wert einer Variablen in einem Zustand ungleich dem Wert der Variablen in einem
anderen Zustand ist. Aber ein Wert ist immer mit sich selbst identisch. (Es gibt nur
die erste Art von Gleichheit.)

Und es hat auch seinen guten Grund, dafl man auf dieses Konzept verzichtet. Denn
die Einfachheit der Pradikatenlogik erlaubt es, leicht Schlufifolgerungen zu ziehen.
Wiirde man bereits an einer so grundlegenden Stelle wie der Gleichheit von Werten
etwas einbauen, was in der Handhabung kompliziert ist, wire der praktische Nutzen
dieses Kalkiils dahin.

Bei der Konstruktion der temporalen Logik der Aktionen ist es eines der wesentli-
chen Anliegen von Lamport, die einfache, gewthnliche Pradikatenlogik als Grund-
lage zu behalten ([Lam91], [Lam91al). Nur so bleibt es moglich, in der Praxis
Schluf3folgerungen zu ziehen.



Um auf das vorhin erwihnte Beispiel der Wiedererkennung von Menschen zuriick-
zukommen, die ihre Kleidung wechseln oder sich vielleicht gar v6llig verkleiden: In
der TLA kann man nicht von ,,Herrn Meyer* sprechen, nur von ,dem Mann mit
Hut und Bart“. Mochte man Herrn Meyer gern Geld zuriickzahlen, das man ihm
schuldet, so tut man gut daran, aufgrund von weiteren Informationen abzusichern,
dal die Verbindung zwischen ,Hut und Bart“, der Namensbezeichnung und der
Geldschuld invariant ist, damit man nicht einem Betriiger aufsitzt.

Man erkennt, dafl die zugrundeliegende Logik sehr einfach ist, und daf} die Iden-
titdtsprobleme mit ihrer Hilfe auf einer héheren, expliziten Ebene gelost werden
miissen. Dies kann immer noch schwer sein. Aber zumindest das Werkzeug ist leicht
zu handhaben, und falls es sich nur um leichte Probleme handelt, sind sie auch leicht
und ohne Ballast zu 16sen.

Untersuchen wir nun also weiter, wie sich Estelle-Modulinstanzen ohne Zuhilfenah-
me von ,,dynamischen Objekten“ beschreiben lassen.

Man kann den Unterschied zwischen diesen ,,dynamischen“ Objekten und ,,gewthn-
lichen“, statischen Objekten identifizieren mit einem Unterschied in der sogenannten
»Referenzstufe“. Statische Objekte / statische Werte / Konstanten besitzen nach der
Einteilung von [Eng88] die Referenzstufe 0. Variablen, die diese enthalten kénnen,
besitzen die Referenzstufe 1. Dies sind die gewohnlichen (Programm-)Variablen.
Variablen, die wiederum diese Variablen der Referenzstufe 1 enthalten kénnen, be-
sitzen die Referenzstufe 2. Diese bezeichnet man auch als Zeigervariablen, da sie
auf Variablen der Stufe 1 zeigen. Die Hierarchie 14t sich beliebig fortsetzen, aber
fiir praktische Zwecke unterscheidet man gewthnlich Variablen hoherer Stufen nicht
mehr von denen der Stufe 2.

Nach dieser Einteilung hat zum Beispiel der Wert True die Stufe 0, eine boolsche
Variable die Stufe 1 und eine Modulvariable, deren Modulinstanz aus der boolschen
Variablen besteht, die Stufe 2. Die Modulvariable hat also eine analoge Semantik
wie eine Zeigervariable. (Falls die referenzierte Modulinstanz weitere Modulvaria-
blen enthiilt, entspricht dies einer Verkettung von Zeigern. Diese Verkettung mufl
aufgrund der Syntax von Estelle immer endlich und zyklenfrei sein.)

Hoare und Wirth beschreiben in ihrer axiomatischen Semantik von Pascal ([Ho-
Wi73]) Zeigertypen folgendermaflen: Ein Zeigertyp ztypint mit dem Grundtyp
Integer besteht aus der beliebigen, unendlichen Menge von Werten Nil, p1, ¢2, ...
Dazu wird eine Variable o definiert, die die Komponenten o.¢1, .92, ... hat, al-
le vom Typ Integer. Eine Variable ¢y vom Typ ztypint dient dazu, das ,letzte
verwendete Element“ zu kennzeichnen. Fiir den Zugriff gilt folgende Eigenschaft:

x #Nil = x~ = 0.x

Bedauerlicherweise enthilt [HoWi73] eine entscheidende Liicke: Die Zuweisungs-
operation fiir Zeigervariablen wird nicht definiert. Und gerade sie schafft Probleme.
Denn sobald man Ausdriicke der Form x~ in Pridikaten zulidft, erhilt man das
sogenannte Alias-Problem. Wenn die Zeigervariablen x und y auf dieselbe Variable
zeigen und wenn x_ ein neuer Wert zugewiesen wird, dann veréndert sich ebenso
der Wert von y~, ohne daf dies an der Struktur des Préidikates zu erkennen wire.
Daher kann die Zuweisungsoperation fiir Zeigervariablen nicht durch den {iblichen
Pridikatentransformator der einfachen Textersetzung beschrieben werden.

Beispiel: Der Ausdruck x=y A x =5 A y =5 wiirde auf diese Weise durch die Ope-
ration "x":=7" transformiert in die Nachbedingung x=y A x"=7 A y =5, was of-
fensichtlich dquivalent zu 7=5 ist.

Fiir die Modulvariablen von Estelle ergibt sich genau das gleiche Problem, wie fol-



gendes Beispiel zeigt: Der Modulvariablen a sei durch eine Init-Operation eine Mo-
dulinstanz zugeordnet worden, anschlieflend sei die Zuweisung "b:=a" ausgefiihrt
worden. Die Modulinstanz von a besitze eine Variable v. Da beide Modulvaria-
blen vom gleichen Typ sind, gilt dies ebenso fiir b. Nun fiihren wir eine Zuweisung
"a.v:=42" aus, wodurch das Pridikat a.v=42 wahr wird. Ebenso mufl nun auch
das Pradikat b.v=42 wahr sein, obwohl b von der Zuweisungsoperation tiberhaupt
nicht erwdhnt worden war.

[JaEm77] hat das Problem der Referenzierung und der Zuweisung untersucht und
eine Losung angegeben, die wir hier ganz kurz andeuten wollen:

»,Normale“ Logik besitzt eine einstufige Wertezuordnung, das heifit, dal den Varia-
blen durch eine einzige Funktion die Werte zugeordnet werden. Wie gesehen behin-
dert dies eine Darstellung von Zuweisungen mit Zeigern. Ebenso gibt es Schwierig-
keiten mit bestimmten Zuweisungen auf Feldvariablen, zum Beispiel "a[a[1]] :=2".
Dadurch, dafl ein Wert des Feldes als Index fiir dasselbe Feld verwendet wird, erhélt
man eine Art Simulation von Zeigern.

Andererseits ist [JaEm77] der Meinung, daf} eine zweistufige Wertezuordnung (zum
Beispiel: Variablen — Adressen, Adressen — Werte) bei einer Semantikdefinition
nicht gut ist, da man damit interne Aspekte des Rechners in die Beschreibung
der Bedeutung hineinbringt und man auf eine abstrakte Maschine zuriickgreifen
mufB, die die Zuordnung von Adressen und Werten vornimmt. Der ISO-Standard
fiir Estelle verwendet eine zweistufige Wertezuordnung, indem er eine Menge von
abstrakten Speicherzellen definiert, auf die die Variablen zeigen, und die die Wer-
te enthalten. Man erkennt schnell, dafl dieses Konzept fiir die Verifikation sehr
schlecht geeignet ist, da man in allen seinen Formeln stindig iiber Adressen und
Speicherzellen reden muf}, auch bei ganz gewthnlichen Variablen, so dafl der intui-
tive Zusammenhang zwischen Variablen und Werten verlorengeht.

[JaEm77] greift nun eine linguistische Arbeit von R. Montague ([Mon73]) auf.
Dort wird eine sogenannte ,,intensionale Logik“ (IL) definiert. Die intensionale Lo-
gik ist eine Modallogik; eine Variable besitzt eine ,Extension®, das heiflt einen
aktuellen Wert in der aktuellen Welt (,,R-value“), und sie besitzt eine , Intension,
eine Funktion, die diesen Wert fiir jede mogliche Welt angibt (,,L-value“). In dieser
Logik wird anschlieflend fiir eine Teilmenge von ALGOL 68 die Semantik definiert.
Im Grundsatz besteht die Losung darin, dal in der Logik ein expliziter Derefe-
renzierungsoperator und ein expliziter Referenzierungsoperator eingefiihrt werden.
Beispiel: Die ALGOL-Anweisung "xx:=x" (x ist vom Typ Integer, xx ist vom
Typ Zeiger auf Integer) bewirkt, dal der Ausdruck Viz=z wahr wird. Der Wert

VV‘%: léiﬁ\t, sich nun innerhalb der Logik mit Hilfe des Wertes von V2 berechnen
zz="1).

von
(denn

Insgesamt wird die Logik aber auch durch diese Erweiterung ein ganzes Stiick kom-
plizierter. Daher werden wir fiir die Beschreibung der Semantik von Estelle diesen
Weg erst einmal nicht gehen, sondern Zeigervariablen auslassen. Da wir aber Modul-
variablen auf keinen Fall auslassen kénnen, miissen wir ihre Verwendung ein wenig
einschréinken:

Wir fordern, dafl auf jede Modulinstanz genau eine Modulvariable zeigt.

Als Konsegenz verbieten wir damit Zuweisungen auf Modulvariablen, weil dadurch
zwei Modulvariablen auf dieselbe Modulinstanz zeigen wiirden, und wir verbieten,
dafl mit Hilfe der Init-Operation eine neue Modulinstanz erzeugt und auf eine
Modulvariable zugewiesen wird, solange diese noch auf eine alte Modulinstanz zeigt.
Denn sonst wiirde auf die alte Modulinstanz hinterher gar keine Modulvariable mehr
zeigen.



Im Ergebnis konnen wir Modulvariablen damit recht &hnlich wie normale Verbund-
variablen behandeln. Allerdings sollen die Typdefinitionen fiir die Komponenten
einer solchen Variablen (zum Beispiel Hauptzustand, Warteschlangen, weitere Va-
riablen) nur gelten, wenn zu der Modulvariablen auch gerade eine Modulinstanz
Hexistiert“. Wenn sie nicht ,existiert, darf jeder Zugriff auf eine Komponente, der
trotzdem stattfindet, v6llig unvorhersehbare Konsequenzen haben.

Damit haben wir die Begriffe der ,,Existenz“ und der ,,Nicht-Existenz“ einer Mo-
dulinstanz beriihrt. In einem gegebenen Zustand existiert zu jeder Modulvariablen
eine Modulinstanz, oder sie existiert nicht. In der TLA/PT dagegen sind die Va-
riablen und die Werte ,ewig“, oder anders ausgedriickt, die Bedeutungsfunktion
ordnet einem Paar aus einem Zustand und einer Variablen einen Wert zu. Wenn es
in einem Zustand einen Wert fiir eine Variable gibt, gibt es dies in allen Zustinden.
Ebenso ist die Menge der Werte unabhingig vom Zustand.

<

Daher beschreiben wir die ,Existenz“ einer Modulinstanz als Teil des Zustandes.
Eine Modulinstanz kann in zwei moglichen Grundzusténden sein, entweder sie exi-
stiert oder nicht. Dies driicken wir fiir eine Modulinstanz « durch eine boolsche
Variable «.Exists aus.

Wenn eine Modulinstanz ,,nicht existiert“, heifit dies im Rahmen der TLA/PT, daf§
iber sie in diesem Zustand keinerlei weitere Eigenschaften ableitbar sein sollen.

Die Ubersetzungsfunktion muf damit eine Moduldefinition in etwas iibersetzen,
was einer Typdefinition fiir variante Verbunde entspricht. Die ,,Selektorkomponen-
te“ a.Exists bestimmt alle weiteren Typeigenschaften. Sie miissen nur gelten, wenn
dieser ,,Selektor“ den Wert True besitzt. (Den Typ des Selektors selbst miissen wir
nicht weiter festlegen. Es ist egal, ob er den Wert False oder den Wert 0 hat.
Allerdings wird er in einer korrekten Spezifikation immer vom Typ Boolean sein,
da er nur zwischen False und True wechseln wird.)

Anmerkung: Wir hatten auch erwogen, die Existenz durch ein Enthaltensein in
einer ,Menge der existierenden Modulinstanzen“ darzustellen, wie es auch der ISO-
Standard tut. Logisch wire dies gleichwertig, aber die jetzige Losung erwies sich in
der Handhabung als giinstiger. (Genau das gleiche wird sich bei der Darstellung der
»zum Schalten ausgewihlten Estelle-Transitionen“ ergeben, siche Kapitel 6.7.)

Und man sollte festhalten: Auch wenn wir auf die eben beschriebene Weise nur eine
etwas eingeschrinkte Semantik der Modulvariablen beschreiben, bleibt es prinzipiell
noch moglich, die Ideen von [JaEm77] spéter zu integrieren und die Semantikbe-
schreibung damit vollstindig zu machen.

Nach diesen Uberlegungen kénnen wir nun angeben, wie wir konkret Module und
Modulinstanzen beschreiben wollen.

Zur Gesamtspezifikation existiert immer genau eine Modulinstanz. Ihr kénnen wir
daher einen festen Namen geben, wir wihlen den festen Namen Sys (einen besonders
kurzen Namen, da er in den Formeln besonders hiufig auftreten wird). Die Wahl
eines festen Namens hat, wie sich zeigen wird, den Vorteil, dal das Ausfiihrungsmo-
dell sich so leichter auf den Gesamtsystemzustand beziehen kann. Denn aufgrund
der hierarchischen Schachtelung der Modulinstanzen gibt es eine duflerste, oberste
Modulinstanz, die das Gesamtsystem darstellt und alle weiteren Modulinstanzen
direkt oder mittelbar als Sohn-Instanzen enthilt.

Mit der Verbundvariablen Sys (siehe zu Verbundvariablen in der TLA/PT Kapitel
5.2) beschreiben wir den Zustand dieser speziellen Modulinstanz. Dafiir geben wir
ihr mehrere Komponenten. Fiir das Beispiel aus Kapitel 6.2 beschreiben wir mit
dem Ausdruck Sys.mv1 die (einzige) Modulvariable. Und mit Sys.m1 beschreiben
wir die Moduldefinition m1. Daher muf die Ubersetzungsfunktion zum Beispiel die



Teilformel erzeugen:

o( (Wa: a.Typ € Sys.ml: a.Exists = ...)
A Sys.mvl.Typ € Sys.ml)

Wenn dieses Modul mit einem Modulrumpf b1 instanziiert ist, dann muf} es als
Unterstruktur eine Modulvariable mv2 geben, so dafl die Ubersetzungsfunktion er-
zeugen muf:

o( (Va: a.Typ € Sys.ml: «a.Exists
= ((a.Body = Sys.bl) = (a.mv2.Typ € «.m2))
A Sys.mvl.Typ € Sys.ml)

Wie man sieht, kennzeichnen wir durch den Zustand der Variablen Sys.mv1.Body,
mit welchem Modulrumpf die Modulvariable instantiiert ist. Simtliche Typeigen-
schaften der weiteren Variablen werden nur verlangt, solange diese Instantiierung
anhilt. Sollte die Modulinstanz vernichtet werden, so sind die Eigenschaften dieser
Variablen undefiniert. Dies 148t Raum fiir verschiedene Arten der Implementierung
eines Zugriffs auf eine solche Variable. Es ist moglich, eine Fehlerbehandlung wie bei
einer Division durch Null einzubauen, es ist aber auch moglich, eine Instanz durch
einen Speicherbereich darzustellen, der auch nach der Freigabe weiter existiert und
auf den weiterhin zugegriffen werden kann, der aber spéter wieder fiir eine neue
Instantiierung verwendet wird.

Einen weiteren wichtigen Punkt konnen wir an dieser Stelle beleuchten: Indem wir
eine spezielle TLA /PT-Variable xxx.Body einfiihren, schaffen wir prinzipiell eine
Mbglichkeit zur Kollision mit dem Ubersetzungsergebnis der vom Benutzer defi-
nierten Estelle-Variablen. In diesem Falle kann eine solche Kollision noch nicht
passieren, weil Body ein reserviertes Schliisselwort ist, das nicht fiir Variablenbe-
zeichner verwendet werden darf, aber wir werden noch weitere feste Variablennamen
einfiihren, bei denen dieses Problem in der Tat auftreten kénnte.

Unsere Losung besteht darin, daB die Ubersetzungsfunktion alle Bezeichner des
Benutzers in Kleinbuchstaben umwandeln muf}. Dies ist ohne Probleme mdoglich, da
Estelle (wie Pascal) nicht zwischen Grof3- und Kleinschreibung unterscheidet. Alle
von uns definierten Bezeichner schreiben wir dagegen im ersten Buchstaben grofl.
Und wir unterscheiden in unserer Logik zwischen Grof3- und Kleinbuchstaben. (In
den fritheren Kapiteln haben wir aus diesem Grunde alle von uns dort eingefiihrten
Bezeichner bereits im ersten Buchstaben grof geschrieben.) So kann es nicht mehr
zu Namenskollisionen kommen.

Aufler den Eigenschaften einer Modulinstanz, die vom aktuellen Modulrumpf
abhingen, gibt es auch Eigenschaften, die davon unabhingig fiir jede Modulin-
stanz dieses Modultyps gelten. Ein Beispiel dafiir ist die in Kapitel 2.1 erliuterte
Einteilung in eine der Klassen SystemProcess, Process, System Activity oder
Activity. Hier mu die Ubersetzungsfunktion fiir jede Moduldefinition entspre-
chend Zeilen der Art

o( (Va: a.Typ € Sys.ml:
a.Exists = «.Class = SystemProcess))

erzeugen. Die Klassen kann sie direkt dem Spezifikationstext entnehmen. Falls kein
Attribut spezifiziert ist, soll sie stattdessen NonAttrib einsetzen. (Zur Verwendung
der Klassenattributierung siehe Kapitel 7.1.)

Damit wir das Ausfithrungsmodell definieren kénnen, mufl die Ubersetzungsfunk-



tion zu den obigen Formeln noch eine weitere Information dazuliefern. Denn die
Definition des Ausfithrungsmodells mufl sich auf die Menge aller Sohn-Modulin-
stanzen zu einer Modulinstanz beziehen konnen. Die Moduldefinitionen, also so-
zusagen die Typen, dieser Menge sind die Vereinigung aller Moduldefinitionen in
dieser Modulinstanz:

o(... A a.LocModDefs = a.moddefl U ... U a.moddefn)
Im Beispiel aus Kapitel 6.2 reduziert sich dies zu:

O0(Sys.LocModDefs = Sys.ml)
A O(... A a.LocModDefs = «.m2)

Damit wird dann im Ausfithrungsmodell folgende Quantifizierung iiber alle Sohn-
modulinstanzen maoglich:

. A (VB: B.Typ € a.LocModDefs A [.Exists: ...)

Schliefilich miissen wir uns noch um den Anfangszustand kiimmern. In den Kapi-
teln 6.7 und 7 werden wir die Initialisierungstransitionen behandeln. Hier sei schon
einmal erwdhnt, daf§ im allerersten Zustand, dem sogenannten ,prainitialen“ Zu-
stand, noch keine Initialisierungstransition geschaltet hat und somit noch keinerlei
Modulinstanz existiert. Wie bereits oben erwihnt, existiert allein die spezielle Mo-
dulinstanz des Gesamtsystems immer, und zwar mitsamt ihrer (Modul-)Variablen.
Dies driicken wir dadurch aus, dafl ihre Variablen von keinem ,, . Exists“-Selektor
abhéngen.

Um den ersten Zustand zu beschreiben, mu8 die Ubersetzungsfunktion zu jeder
dieser Modulvariablen mv die Teilformel

mv.Exists = False

erzeugen. Sie spezifiziert fiir den ersten Zustand, daf} zu dieser Modulvariablen kei-
ne Modulinstanz existiert. (Man beachte, dafl kein 0-Operator vor der Teilformel
steht.)

Bei der hierarchischen Strukturierung von Variablen- und Typdefinition kann ein
allgemeines Problem entstehen: In einem inneren Block wird eine Variable ver-
wendet, die in einem viel weiter aufen liegenden Block definiert wird. Fiir unsere
Notation ist dies keine Schwierigkeit, wir kdnnen einfach schreiben:

a.b.c.d.e.f € a.typ

Hier sind die frither erwihnten kontextsensitiven Eigenschaften der Ubersetzungs-
funktion gefordert, sie muf} die korrekte Zuordnung von Typbezeichnern zu ihrer De-
finition herausfinden. Die Zuordnung ist statisch, und als Losungsverfahren kommen
all die Algorithmen in Betracht, die auch in herk6mmlichen Compilern fiir diesen
Zweck verwendet werden. Aber da wir die genauen Eigenschaften der Ubersetzungs-
funktion hier nicht definieren, geben wir auch keine Spezifikation der notwendigen
Eigenschaften des Verfahrens an.

Um unsere Beschreibung der Modulstruktur anschaulicher zu machen, zeigen wir
an dem Beispiel aus Kapitel 6.2, wie die Modulstruktur tibersetzt werden soll:



o( Sys.Class = NonAttrib
A (Va: a.Typ € Sys.ml:
«a.Exists
= ( a.Class = SystemProcess
A (a.Body = Sys.bl
= ( a.conl = 0
A (VB: B.Typ € a.m2:

B .Exists
= ( B.Class = Activity
A (8.Body = a.b2
= (...))

A B.LocModDefs = {}))
A a.mv2.Typ € a.m2
A a.LocModDefs = @.m2))))
A Sys.mvl.Typ € Sys.ml
A Sys.LocModDefs = Sys.ml)

Hieraus 143t sich sofort ableiten:

o( Sys.Class = NonAttrib
A Sys.mv1.Typ € Sys.ml
A (Sys.mv1.Exists
= ( Sys.mvl.Class = SystemProcess
A (Sys.mvl.Body = Sys.bil
= ( Sys.mvl.conl = 0
A Sys.mvl.mv2.Typ € Sys.mvl.m2
A (Sys.mvl.mv2.Exists
= ( Sys.mvl.mv2.Class = Activity
A (Sys.mvl.mv2.Body = Sys.mvl.b2
= (...))
A Sys.mvl.mv2.LocModDefs = {}))
A Sys.mvl.LocModDefs = Sys.m2))))

A Sys.LocModDefs = Sys.ml)

Ein derartiges Ableiten ist sinnvoll, wenn man die Eigenschaften der Variablen
direkt braucht. Die Eigenschaften bei der Definition des Typs zu sammeln ist insbe-
sondere sinnvoll, um die Formel kurz zu halten, wenn mehrere Variablen des gleichen

Typs in ihr vorkommen.



6.5 Beschreibung von Interaktionspunkten

In Estelle konnen Modulinstanzen miteinander kommunizieren. Aufler durch einen
sehr eingeschrinkten Zugriff auf gemeinsame Variablen geschieht dies vor allem
durch Nachrichtenaustausch. Das grundlegende Konzept des , Interaktionspunktes®
beschreibt dabei die Schnittstelle, an der die Nachrichten ausgetauscht werden. Eine
allgemeine Diskussion der Semantik dieses Konzepts findet sich in [Got92al, zu-
sammen mit der Feststellung, daf} iiber dieses architekturelle Konzept offensichtlich
noch kein allgemeiner Konsens gefunden worden ist.

In Estelle ist die Auffassung die folgende: Eine Nachricht wird mit Hilfe eines Paa-
res von Interaktionspunkten {ibertragen, das dazu durch einen Kanal verbunden
sein muf. Die Interaktion ist asynchron, jedem Interaktionspunkt ist eine (FI-
FO-)Warteschlange zugeordnet, die die noch nicht vom Empfinger abgeholten
Nachrichten aufbewahrt. Die Verbindungen zwischen den Interaktionspunkten, die
Kaniéle, konnen dynamisch verdndert werden. Dabei beschreiben die Kanéle im we-
sentlichen nur, nach wohin eine Nachricht zu transportieren ist. Da die Ubertragung
atomar geschieht, gibt es in den Kanilen keine ,,unterwegs befindlichen“ Nachrich-
ten, Nachrichten gehdren niemals zum Zustand der Kanile. Somit kann man den
Zustand der Kanile als simple Relation zwischen den aktuell verbundenen Interak-
tionspunkten beschreiben.

Der Zustand eines Interaktionspunktes besteht in der Warteschlange der noch nicht
abgeholten Nachrichten (sowie einiger Verwaltungsinformationen iiber ihre Her-
kunft). In [Got92a] werden die Eigenschaften eines Interaktionspunktes in einer
temporalen Logik, aber eigenschaftsorientiert, beschrieben. Unsere Beschreibung
wird ein wenig operationaler ausfallen, da unsere formale Grundlage, die TLA /PT,
auflerdem auch die operationalen Aspekte von Estelle beschreiben kénnen muf (sie-
he Kapitel 4.1). Wir werden den inneren Zustand eines Interaktionspunktes nicht
indirekt mit den Mitteln seines in der Vergangenheit beobachtbaren dufleren Verhal-
tens, sondern direkt durch TLA /PT-Variablen beschreiben. Dafiir erlaubt uns dies
auch, ohne Aufwand die ,Inspektion“ eines Interaktionspunktes (ohne Entnahme
einer Nachricht) und die Estelle-spezifischen ,,Common Queues“ zu beschreiben,
also Warteschlangen, die mehreren Interaktionspunkten gemeinsam sind.

In diesem Kapitel soll es zunéichst darum gehen, den Zustand von Interaktionspunk-
ten in TLA/PT zu beschreiben. Im n#chsten Kapitel, 6.6, wird dann die Verbin-
dungsstruktur in TLA/PT beschrieben, und in Kapitel 6.7 wird schliefflich unter
anderem erlidutert, wie die Operationen fiir den Nachrichtenaustausch definiert wer-
den konnen. Daher interessieren wir uns vorliufig nicht dafiir, wie es zu Anderungen
des Zustandes kommt.

Ein Interaktionspunkt ist jeweils einer Modulinstanz zugeordnet. Wir sehen seinen
Zustand daher als Teil des Zustandes dieser Modulinstanz an. Eine Estelle-Kanal-
vereinbarung legt die Eigenschaften der zum Kanal gehtrenden Interaktionspunkte
fest, zum Beispiel die Menge der mdglichen Nachrichten.

Aus diesem Grunde konnen wir Interaktionspunkte wiederum als eine besondere
Art von Variablen (der Modulinstanz) betrachten und die Kanalvereinbarungen als
die dazugehorigen Typdefinitionen.

Als Namen fiir die Variable verwenden wir den Namen des Interaktionspunktes,
womit auch intuitiv ein enger Zusammenhang zwischen der Variablen und dem
Interaktionspunkt hergestellt wird. Ein solcher enger Zusammenhang ist ganz all-
gemein anzustreben, damit man beim Verifizieren einen moglichst guten Uberblick
behilt iiber das, was man eigentlich gerade nachweist.



Zur Vererbung von Kanalvereinbarungen an innere Blocke gilt das Gleiche wie zur
Vererbung von Typen an innere Blocke allgemein: Die kontextsensitive Uberset-
zungsfunktion muf} diese Zuordnung auflosen. (Siehe voriges Kapitel.)

Der zustandsabhéngige Informationsgehalt eines Interaktionspunktes besteht in der
Information {iber den aktuellen Zustand der zugeordneten Warteschlange fiir die an-
gekommenen, aber noch nicht abgeholten Nachrichten. Daher ist unsere Variable,
die den Interaktionspunkt beschreibt, vom Typ ,unbegrenzt lange Warteschlan-
ge“. Je ein Eintrag in der Schlange enthilt je eine Nachricht und auflerdem noch
einige weitere Informationen, die unter anderem fiir die Umsortierung der Nach-
richten beim Auflésen von Kommunikationsverbindungen wichtig sind. Die genaue
Definition dieses Typs und der darauf definierten Operationen ist natiirlich noch
vorzunehmen.

Eine Sonderbehandlung miissen wir nur fiir die als Common Queue definierten Inter-
aktionspunkte durchfiihren, da bei ihnen nur eine einzige Warteschlange fiir alle
derartigen Interaktionspunkte einer ganzen Modulinstanz existiert. Hierzu definie-
ren wir fiir jede Modulinstanz eine Variable mit dem Namen LocalCommonQueue,
die diese Warteschlange beschreibt.

Die Estelle-Spezifikation in Kapitel 6.2 enthilt folgende Kanalvereinbarung:

Channel chl(user, provider);
By user:
conreq;
datreq;
By provider:
conconf;
disind;
Die Ubersetzungsfunktion soll nun hierzu eine Typdefinition erzeugen. Zuerst
miissen wir sicherstellen, dafl die Nachrichten jedes Kanals Konstanten und wohl-
unterschieden sind:

o Unchanged Sys.conreq
A O Unchanged Sys.datreq
A O(Sys.conreq # Sys.datreq)
A O Unchanged Sys.conconf
A O Unchanged Sys.disind
A O(Sys.conconf # Sys.disind)

Anmerkung: Dafl es sich um Konstanten handeln soll, liefle sich auch durch die
Verwendung von starren Variablen ausdriicken. Aber dazu miifiten diese deklariert
werden konnen, wozu wir die Erweiterungen der TLA* bendtigen wiirden.

Die restliche Typdefinition kann die Ubersetzungsfunktion durch den folgenden Aus-
druck beschreiben:

O Channel(Sys.chl,Sys.user, {Sys.conreq, Sys.datreq},
Sys.provider,{Sys.conconf,Sys.disind})

Um den Ausdruck zu strukturieren, haben wir die jetzt folgenden Definitionen ver-
wendet. Erlduterungen dazu folgen dann anschlielend.

Channel(ch, rolel, msgsetl, role2, msgset2)
A

ch.Roles = {rolel, role2}
A OnewayChannel(rolel, msgset2)
A OnewayChannel (role2, msgsetl)



OnewayChannel(role, opp-msgset)
A

(Vr: Ip_id.m € role A Ip_.id.m € IndividualQueue:
CompSet (m) C {Ip-id.w} X role X opp.msgset )
A (Wa:: (Vip: Ip_id.a.9 € role A Ip_id.a.® € CommonQueue:
(Vw: w € CompSet (a.LocalCommonQueue) :
Dest_ip(w) = Ip_.id.a.v
= w € {Ip-id.a.9¥} X role X opp.msgset )))

CompSet( <x1,...,xn> ) = {x1} u ... U {xn
1Y

Dest_ip( (d-ip.-id,e_ip_id, msg) ) £ d.ip.id

Um die kompakten Formeln leichter verstindlich zu machen, wollen wir ihren Inhalt
noch einmal erldutern. Die Definition Channel () liefert fiir eine Kanalvereinbarung
die komplette Typdefinition, abgesehen von der obigen Definition der Nachrichten.
Der erste Parameter der Definition ist der Name der (strukturierten) TLA/PT-
Variablen, die den Kanal beschreiben soll. Der zweite Parameter beschreibt die
erste der beiden ,Rollen“-Variablen. Eine Rollen-Variable beschreibt die Menge
der Kennungen derjenigen Interaktionspunkte, die diese Rolle iibernehmen kénnen.
(Sozusagen die Interaktionspunkte mit dem passenden Typ.) Der dritte Parameter
beschreibt die Menge der fiir diese Rolle sendbaren Nachrichten.

Der vierte und fiinfte Parameter entsprechen dem zweiten und dritten, nur fiir die
entgegengesetzte Rolle.

In der Definition von Channel () werden die erste Rolle und die zweite Nachrichten-
menge einander zugeordnet und umgekehrt, da jeder Interaktionspunkt genau die
sendbaren Nachrichten der entgegengesetzten Rolle empfangen und zwischenspei-
chern kann.

In dieser Definition sieht man weiterhin, dal die Komponente ch.Roles festgelegt
wird. Damit kann das Ausfilhrungsmodell spéter tiber alle beiden Rollen eines Ka-
nals quantifizieren. Die weitere Definition des Kanals ist spiegelsymmetrisch fiir
die beiden Rollen, weshalb wir die Definition fiir eine Richtung mit der nichsten
Definition OnewayChannel () herausgezogen haben.

Fiir OnewayChannel() wiederum werden zwei kleine Hilfsdefinitionen bendtigt:
Dest_ip() liefert die Selektorfunktion, die von einem Tripel die erste Komponen-
te auswihlt. Wie wir gleich sehen werden, enthalten die Warteschlangen Tripel,
und deren erste Komponente beschreibt den Ziel-Interaktionspunkt fiir eine Nach-
richt. Die Definition CompSet () nimmt als Parameter ein Tupel mit einer beliebigen
Anzahl von Komponenten (weshalb wir diese Art von Tupeln in spitzen Klammern
notieren), und liefert eine Menge, die als Elemente eben diese Komponenten enthilt.
Beispiel:

CompSet(<a,b,a,c,b,d,e>) = {a,b,c,d,e}

Dies wird benétigt, um tiber die Menge der in einer Warteschlange wartenden Nach-
richten reden zu kénnen. Damit werden dann Typ-Aussagen iiber den Warteschlan-
geninhalt moglich.

Kommen wir aber nun zur Definition OnewayChannel () zuriick:

Die strukturierte Variable Ip_id enthilt als Selektoren die Namen der Interaktions-
punkte, und ihre Werte sind die Identifikatoren ebendieser. (Da eine Interaktions-
punkt-Variable bereits eine Warteschlange beschreibt, kénnen wir sie nicht mehr
als strukturierte Variable definieren und ihr eine Komponente .Id geben. Daher



diese ,,Umkehrung®.) Der Ausdruck ,Ip_-id.m € role“ beschreibt, daf ein Interak-
tionspunkt eine bestimmte Rolle fiir eine bestimmte Art von Kanal spielen muf.

Weiterhin muB8 die Ubersetzungsfunktion Teilformeln erzeugen, die sicherstellen,
daf} alle Interaktionspunkt-Identifikatoren Ip_id.xxx Konstanten und jederzeit ver-
schieden sind, analog zu den Ausdriicken, die wir oben fiir die Wohlunterschiedenheit
der Nachrichten angegeben hatten.

Nun erkennen wir in der Definition von OnewayChannel () die Unterscheidung zwi-
schen Interaktionspunkten mit eigener Warteschlange und Interaktionspunkten der
Art Common Queue. Zu jeder Vereinbarung eines Interaktionspunktes soll die Uber-
setzungsfunktion entweder eine Teilformel der Art

O0(Ip-id.Sys.ip42 € IndividualQueue)
oder eine Teilformel der Art
O0(Ip-id.Sys.ip42 ¢ CommonQueue)

erzeugen. Je nach Art des Interaktionspunktes ergeben sich damit aus der Typdefi-
nition dann jeweils die richtigen Eigenschaften. Diese Eigenschaften bestehen in der
Festlegung der Typen der Eintrige der Warteschlange. Die Definition CompSet ()
gibt dabei jeweils die Menge der in einer Warteschlange aktuell vorhandenen Ein-
trage an, und diese Menge wird Bedingungen unterworfen.

Fiir Interaktionspunkte der Art Individual Queue ist ein Eintrag der Warteschlan-
ge ein Tripel, dessen erste Komponente immer die Kennung dieses Interaktionspunk-
tes ist (also eine redundante Information), dessen zweite Komponente die Kennung
eines Interaktionspunktes mit der selben Rolle ist (zu deren Sinn wir gleich noch
kommen werden), und dessen dritte Komponente eine der jeweils erlaubten Nach-
richten ist.

Fiir Interaktionspunkte der Art Common Queue ist die Definition etwas komplizier-
ter. Zu jeder Modulinstanz a existiert eine Warteschlange o .LocalCommonQueue.
Diese gemeinsame Warteschlange enthilt ebenfalls Tripel. In der ersten Kompo-

nente ist der Ziel-Interaktionspunkt nun nicht mehr
redundant. Fiir alle aktuellen Eintriige in der Warteschlange (beschrieben durch
»(Vw: w € CompSet(a.LocalCommonQueue): ...)*) muB gelten, dafl die zur Rol-

le des jeweiligen Ziel-Interaktionspunktes passenden Nachrichten und Interaktions-
punkte im dritten und zweiten Parameter vorhanden sind.

Die Warteschlangeneintrige werden fiir beide Arten von Interaktionspunkten gleich
definiert, obwohl die erste Komponente des Tripels fiir die erste Art redundant
ist, da auf diese Weise eine einheitliche Behandlung moglich wird. Die Definition
der Estelle-Operationen, die die Warteschlangen manipulieren, miissen so keine
Fallunterscheidung machen.

Die zweite Komponente eines Warteschlangeneintrages wird wichtig, wenn Interak-
tionspunkte einer Vater- und einer Sohn-Modulinstanz mit der Operation Attach
verbunden und mit der Operation Detach wieder getrennt werden. Denn wenn
die Warteschlange eines Interaktionspunktes ip5 einen Nachrichteneintrag enthilt
und dieser Interaktionspunkt mittels Attach mit einem externen Interaktionspunkt
ip6 einer Sohnmodulinstanz verbunden wird, so wird dieser Eintrag aus der Warte-
schlange von ip5 entfernt und an die Warteschlange von ip6 angefiigt. Wird danach
aber diese Verbindung wieder aufgeldst, so wandert der Eintrag wieder zuriick, die
Modulhierarchie hinauf.

Dabei soll er aber bei weiteren Vebindungsauflosungen niemals weiter in einer
Attach-Hierarchie hinaufgereicht werden, als er urspriinglich in diese Hierarchie
iiber eine durch die Operation Connect hergestellte Verbindung , eingestiegen® ist.



Hierfiir ist nun die zweite Komponente des Tripels vorgesehen. Sie kennzeichnet den
»Einstiegs“-Interaktionspunkt.

Die genaue, formale Beschreibung dieser Nachrichtentransport- und Nachrichten-
umsortierungsvorgéinge ist dann allerdings Teil der Beschreibung der einzelnen
Estelle-Operationen und findet deshalb hier nicht statt.

Die vollstindige Definition des Typs ,Warteschlange“ samt der Operationen
dariiber werden wir hier ebenfalls nicht ausfiihren, sondern nur so viel dariiber
sagen, wie wir fiir unsere Argumentation benttigen. Geeignete Definitionen von
Warteschlangen sind in vielen Lehrbiichern nachzulesen. Die Ubersetzungsfunktion
muf} in die Ergebnisformel eine Beschreibung des Typs Warteschlange einfiigen, wie
wir dies schon in Kapitel 6.3 beschrieben haben. Wir notieren eine solche Warte-
schlange, die gerade die Eintrége x1, x2, x3 und x4 enthailt, als <x1,x2,x3,x4>.
Dabei wird x1 als erster Eintrag abgeholt, x4 war der zuletzt hinzugefiigte Eintrag.
(Die Warteschlange mit ihren Operationen soll FIFO-Verhalten zeigen.) Formal ist
eine Warteschlange ein Tupel mit gleichartigen Komponenten, wobei die Anzahl
der Komponenten von Zustand zu Zustand schwanken kann. Um diese besondere
Eigenschaft deutlicher zu machen, notieren wir das Tupel mit spitzen Klammern
und nicht wie sonst mit runden Klammern.

Der ISO-Standard verwendet zur Definition der Semantik von Estelle ebenfalls
Warteschlangen, und er nimmt diese samt ihrer Grundoperationen als bekannt an.
(Kapitel 9.2, S.65)

Ansonsten geht der ISO-Standard aber etwas anders vor als wir. (Vergleiche dort S.
96f.) In der Definition des ISO-Standards senden externe Interaktionspunkte Tripel:

(Absender-IP, Nachricht, Parameter-Vektor)

Diese Tripel werden nicht ,,sofort“ zugestellt, sondern sie werden erst in einer Sam-
melaktion am Ende einer Transition zugestellt, damit sie nach auflen hin atomar
sichtbar werden. Nach Anwendung des Zustellalgorithmus' (siehe Kapitel 9.5.4) wer-
den aus den Tripeln Quadrupel:

(Ziel-IP, aktueller Connected-IP, Nachricht, Parameter-Vektor)

Interne Interaktionspunkte senden dagegen gleich diese Quadrupel, die bei ihnen
dem Ziel-Interaktionspunkt sofort zugestellt werden. Insgesamt ist die Beschreibung
der Nachrichteniibertragung im ISO-Standard duferst uniibersichtlich.

Aufgrund der operationalen Beschreibung des Pascal-Anteils der Estelle-Transitio-
nen ist die Darstellung der Atomizitéit von Transitionen recht aufwendig. Denn die
operationale Darstellung bringt es mit sich, dafl die Estelle-Transitionen in einer
Art Mikroschritte abgearbeitet werden, dafl aber die Wirkung dieser Mikroschritte
sich nicht mit der Wirkung der Mikroschritte von Estelle-Transitionen in anderen
Modulinstanzen verzahnen darf (S. 82 0.). Dies ist der Grund dafiir, daf§ im ISO-
Standard die Nachrichten zuerst gesammelt werden miissen, bevor sie von externen
Interaktionspunkten an andere Modulinstanzen verschickt werden konnen.

Wenn nédmlich zwei Modulinstanzen jeweils zwei Nachrichten versenden, kénnen alle
vier Nachrichten in derselben Warteschlange abgelegt werden. Dies kann dann ge-
schehen, wenn die Empfinger-Interaktionspunkte von der Art Common Queue sind
und eine gemeinsame Warteschlange besitzen. In diesem Falle sind nicht alle An-
kunftsreihenfolgen erlaubt, da das weitere Verhalten der Empfinger-Modulinstanz
von der Reihenfolge abhingen kann. Beispiel:



Erlaubt: Verboten:
<al,a2,bl,b2> <al,bl,b2,a2>
<bl,b2,al,a2> <bl,al,b2,a2>

Wenn jede der vier Nachrichten von einer eigenen Estelle-Transition an einem ei-
genen Interaktionspunkt akzeptiert wird, dann kann der Zustand der Empfinger-
Modulinstanz schliefilich durchaus von der Reihenfolge abhéingen, in der seine vier
Estelle-Transitionen geschaltet haben.

Auf den ersten Blick scheint es, als sei das Problem auf Warteschlangen der Art
Common Queue beschrinkt. Aber man kann auch Beispiele konstruieren, in denen es
bei getrennten Warteschlangen zu Unterschieden im Verhalten kommt: Nehmen wir
an, daf} eine Estelle-Transition zwei Nachrichten aussendet, und daf} diese durch das
Schalten von zwei anderen Estelle-Transitionen empfangen werden kénnen, die einer
gemeinsamen Modulinstanz angehtren. Durch ein Priority-Konstrukt habe dabei
die erste Vorrang vor der zweiten, und wenn eine von beiden geschaltet habe, sei auf-
grund entsprechender To-Klauseln keine von ihnen mehr schaltbereit. Wenn beide
Nachrichten atomar und gleichzeitig eintreffen, dann kann die zweite Estelle-Tran-
sition niemals schalten. Wenn aber dazwischen noch mindestens ein Zustand liegt,
kann auch die zweite moglicherweise zum Zuge kommen. Ob sie es tatséchlich tut,
ist einer Implementation (und ihrer Geschwindigkeit) freigestellt, aber es wiirden
offensichtlich auch hier Ausfiithrungsfolgen mdoglich, die nicht zulissig sein sollen.
(Das Beispiel mit Common Queue ist allerdings augenfilliger, man kann die unter-
schiedliche Reihenfolge der Nachrichten in der gemeinsamen Warteschlange schon
anschaulich und kurz notieren.)

Ohne Nachrichten und Warteschlangen wiirde es in Estelle keinen Unterschied fiir
die weitere Entwicklung des Zustandes machen, ob die Wirkung von Estelle-Tran-
sitionen atomar eintritt oder ob sie in vielen kleinen Schritten eintritt. Denn die
Vorrangregelung zwischen Vater- und Sohn-Modulinstanzen sorgt zusammen mit
den Einschriankungen fiir den Gebrauch von gemeinsamen Variablen auf den Zugriff
auf Sohn-Variablen dafiir, dafl sonst keine ,,Zwischenzustdnde® einer Implementa-
tion inspiziert werden kdnnen.

Da8 die Ubertragung von Nachrichten so viel zusitzlichen Aufwand fiir eine Imple-
mentation notwendig macht, liegt daran, dafl diese iiber die Grenzen von ,,System-
prozessen“ und ,,Systemaktivititen“ hinaus iibertragen werden kénnen. Hierdurch
ist erst die volle uneingeschrénkte Parallelitéit moglich, und diese fordert natiirlich
auch uneingeschriankte Atomizitit ,ohne Tricks®.

Immerhin 148t sich diese gesamte Problematik mit Hilfe unserer Pridikatentrans-
formatoren, die atomar schaltende Aktionen ausdriicken, wesentlich eleganter be-
schreiben als durch die operationale Methode, die im ISO-Standard verwandt wird.

Damit kommen wir nun auch wieder zu unserer eigenen Beschreibung der Semantik
von Estelle zuriick.

Wir machen die obige Unterscheidung zwischen ,sofortiger* und , nicht sofortiger®
Zustellung nicht, da unsere Beschreibung der Estelle-Transitionen durch Pradika-
tentransformatoren ein atomares Schalten ohnehin direkt ausdriickt. Wir bleiben
damit auf der konzeptuellen Ebene und brauchen keinen Algorithmus anzugeben,
mit dem die Atomizitit einer Implementation sichergestellt werden kann. Hier eine
geeignete Wahl zu treffen, iiberlassen wir der Freiheit des Implementators.

In der vorhin angefiihrten Definition von OnewayChannel () beschrieben wir die Ein-
trage einer Warteschlange immer als Tripel. Im Falle eines als Individual Queue
deklarierten Interaktionspunktes 7 hiefl dies:



CompSet (m) C {Ip.id.7} X role x opp.msgset

(Dabei beschrieb die Menge CompSet, wie oben definiert, die Menge der zur Zeit in
der Warteschlange enthaltenen Eintrége.)

Die dritte Komponente des Tripels enthielt jeweils die eigentliche Nachricht. Um
auch parametrisierte Nachrichten darstellen zu konnen, legen wir nun zusétzlich
fest, daf} eine Nachricht auch strukturiert sein kann. Ein Beispiel: (Es ist nicht aus
Kapitel 6.2 entnommen.) Die Nachrichtenvereinbarung

c_count result(c: Char; num: Integer)
hat zur Folge:

c_count_result € msgset
A c_count.result.c € Char
A c_count_result.num € Integer

Zum Abschlufl dieses Kapitels stellen wir alle betreffenden Teilformeln zusammen,
die sich aus dem Beispiel in Kapitel 6.2 ergeben:

o0 Unchanged Sys.conreq
A O Unchanged Sys.datreq
A O(Sys.conreq # Sys.datreq)
A O Unchanged Sys.conconf
A O Unchanged Sys.disind
A O(Sys.conconf # Sys.disind)
A O Channel(Sys.chl,Sys.user, {Sys.conreq, Sys.datreq},
Sys.provider,{Sys.conconf,Sys.disind})
A O(Ip-id.Sys.ip0 € Sys.user)
A O(Ip-id.Sys.ip0 € IndividualQueue)
A O(Va: o € Sys.ml:
Ip_id.Sys.«a.ipl € Sys.provider

A Ip.id.Sys.a.ipl # Ip_id.Sys.ip0

A Ip_id.Sys.«.ipl € IndividualQueue

A ( a.Body = Sys.bl

= ( Unchanged a.m_datreq
A Unchanged o.m_datind
A Channel (@.ch2,«.user, {a.m_datreq} ,
a.provider,{a.mdatind})
Ip_id.Sys.w.ipl1l € Sys.provider
Ip.id.Sys.a.ipll ¢ {Ip_id.Sys.ipO, Ip_id.Sys.a.ip1}
Ip_id.Sys.a.ipll € CommonQueue
VB: B € a.m2:
Ip_.id.Sys.B.ip2 € a.user
A Ip.id.Sys.(.ip2 ¢ {Ip-id.Sys.ipO, Ip_id.Sys.a.ip1l,
Ip.id.Sys.a.ip11}
A Ip-id.Sys.B.ip2 € IndividualQueue)))

A a.mv2 € «.m2)

A O(Sys.mvl € Sys.ml)

> > > >

Setzt man die Definition fiir Channel () ein, kann man unter anderem sofort daraus
ableiten:



> > > > > > > > >

o Unchanged Sys.conreq
o0 Unchanged Sys.datreq
oO(Sys.conreq # Sys.datreq)
o Unchanged Sys.conconf
o Unchanged Sys.disind
O(Sys.conconf # Sys.disind)
0(Sys.chl.Roles = {Sys.user, Sys.provider})
O0(Ip-id.Sys.ip0 € Sys.user)
O0(Ip.id.Sys.ip0 € IndividualQueue)
O(CompSet (ip0)

C {Ip-id.Sys.ip0} X Sys.user X {Sys.conconf, Sys.disind})
o(Va: o € Sys.ml:

Ip_id.Sys.«.ipl € Sys.provider

A Ip_id.Sys.a.ipl # Ip_id.Sys.ipO

A Ip_id.Sys.a.ipl € IndividualQueue

A CompSet (a.ipl)

C {Ip.id.Sys.a.ipl} x Sys.provider x {Sys.conreq, Sys.datreq}
.Body = Sys.bl

A (
=

> > > > > > A0

Unchanged o.m_datreq
Unchanged «.m_datind
a.ch2.Roles = {a.user, a.provider}
Ip_id.Sys.«.ipl1l € Sys.provider
Ip.id.Sys.a.ipll ¢ {Ip-id.Sys.ipO, Ip_id.Sys.a.ipl}
Ip_id.Sys.a.ipll € CommonQueue
(Vw: w € CompSet(a.LocalCommonQueue) :
Dest_ip(w) = Ip_id.Sys.a.ipll
= w ¢ {Ip-id.Sys.a.ipl1} x Sys.provider
x {Sys.conreq, Sys.datreq} )
WgB: B ¢ a.m2:
Ip_.id.Sys.fB.ip2 € a.user
A Ip-id.Sys.p.ip2 ¢ {Ip-id.Sys.ipO, Ip-id.Sys.a.ipl,
Ip-id.Sys.a.ipl1}
A Ip.id.Sys.f.ip2 € IndividualQueue
A CompSet (3.ip2)
C {Ip.id.Sys.f(.ip2} X «a.user X {a.mdatind})))

A a.mv2 € «.m2)
A O(Sys.mvl € Sys.ml)



6.6 Beschreibung der Kommunikationsstruktur

Zum Zustand eines Estelle-Systems gehort die Information, wie die einzelnen Inter-
aktionspunkte gerade aktuell verbunden sind. Estelle erlaubt hier eine dynamische
Verdnderung der Verbindungen.

Insofern miissen wir hier weniger beschreiben, was die Ubersetzungsfunktion aus
dem Spezifikationstext erzeugen soll, sondern mehr, wie wir den Zustand beschrei-
ben wollen, den dann die Estelle-Operationen verdndern. Da aber eine enge Ver-
wandtschaft mit der Definition der Interaktionspunkte besteht, lassen wir diese
Beschreibung nun direkt im Anschluf folgen.

In jedem Zustand ist die Kommunikationsstruktur eine Relation zwischen den vor-
handenen Interaktionspunkten. Daher ist es in unserem formalen Rahmen sinnvoll,
sie auch als Relation, das heifit als Menge von Paaren, darzustellen. Um allgemeinere
Aussagen zu erhalten, kann man dann dariiber Pridikate bilden.

Es stellt sich die Frage, ob es sinnvoller ist, fiir jede Modulinstanz hierarchisch
absteigend jeweils eine eigene Relation in Form einer TLA /PT-Variablen zu defi-
nieren oder besser eine gesamte Relation tiber die Gesamtspezifikation. Da es fiir
viele Operationen (zum Beispiel Output) notwendig ist, End-zu-End-Verbindun-
gen ausdriicken zu kénnen, stellt es sich als giinstiger heraus, eine gesamte Relation
fiir alle Modulinstanzen zusammen zu definieren.

Bei genauerem Hinsehen miissen wir allerdings zwei Relationen definieren. Denn
es gibt zwei verschiedene Arten von Kommunikationsverbindungen. Erstens gibt es
Verbindungen zwischen zwei Interaktionspunkten, die entgegengesetzte Rollen spie-
len (wobei diese sowohl interne Interaktionspunkte der jeweiligen Modulinstanz sein
konnen als auch externe Interaktionspunkte von direkten Sohn-Modulinstanzen).
Und zweitens gibt es Verbindungen zwischen zwei Interaktionspunkten, die die glei-
che Rolle spielen (und die zu zwei Modulinstanzen gehdren, von denen die eine ein
Sohn der anderen ist). Die erste Verbindungsart wird durch die Connect-Operation
erzeugt, die zweite durch die Attach-Operation.

In TLA/PT beschreiben wir diese beiden Relationen folglich durch die beiden
TLA/PT-Variablen Connect und Attach, die beide Mengen von Paaren sein wer-
den. Die einzelnen Paare enthalten dabei jeweils die Kennungen der verbundenen
Interaktionspunkte. Beispiel:

(Ip_.id.ipl, Ip_id.ip2) € Connect
(Ip.id.ip2, Ip.id.ipl1l) € Connect
(Ip-id.ip3, Ip-id.ip4) € Attach

Sobald man alle Operationen definiert hat, die die Relation Connect verindern,
kann man sehen und nachweisen, da§ diese Relation symmetrisch und irreflexiv
ist. (Wir koénnen diesen Nachweis hier nicht formal fithren, da wir in dieser Ar-
beit nicht alle Estelle-Operationen formal definieren werden. Diese Eigenschaft ist
aber auch intuitiv einleuchtend.) Hierauf basierend werden wir daher die Relation
Connect zukiinftig als Menge von ungeordneten Paaren beziehungsweise als Menge
von zweielementigen Mengen darstellen. Beispiel:

{Ip.id.ip1, Ip.id.ip2} € Connect

Die Relation Attach wird sich ebenfalls als irreflexiv herausstellen, aber nicht als
symmetrisch. Im Gegenteil, sie ist antisymmetrisch. Als Hilfe fiir die Definition
der Estelle-Operationen ist die irreflexive, transitive Hiille der Relation Attach
interessant. Wir nennen sie

TransitiveAttach



und definieren sie als die kleinste Menge, fiir die gilt:

Attach C TransitiveAttach
A (VIp_id.ipl, Ip_id.ip2, Ip_id.ip3::
( Ip-id.ipl TransitiveAttach Ip_id.ip2
A Ip.id.ip2 TransitiveAttach Ip._id.ip3)
= Ip_id.ipl TransitiveAttach Ip_id.ip3)

Weiterhin interessieren uns Paare von Interaktionspunkten, die jeweils an den Enden
einer Kette von Attach-, Connect- und wiederum Attach-Relationen stehen:

Link =
{{Ip-id.ip1, Ip.id.ip2}
-(3Ip.id.ip0:: ( (Ip-id.ip1l, Ip-id.ip0) € Attach
v (Ip_.id.ip2, Ip.id.ip0) € Attach))
A (IIp_id.ip3, Ip_id.ip4::
( Ip.id.ipl = Ip_id.ip3
v (Ip.id.ip1, Ip-id.ip3) € TransitiveAttach)
A ( Ip-id.ip2 = Ip.id.ip4
v (Ip.id.ip2, Ip_id.ip4) € TransitiveAttach)
A {Ip.id.ip3, Ip_id.ip4} € Connect ) }

Diese Verbindungen sind es, itiber die die Nachrichten transportiert werden; die
Output- und die When-Operation werden von der Relation Link Gebrauch machen.

Die Relation Link ist, wie man leicht zeigen kann, symmetrisch, so dafl die Notation
wiederum als Menge von zweielementigen Mengen erfolgt.

Nach Definition aller Estelle-Operationen wird man auflerdem zeigen kénnen, dafl
die Relation Link irreflexiv ist, und insbesondere auch, daf} sie sogar eine partielle
Funktion ist, so dafl wir die Notation

Link(Ip_id.ipl) = Ip_id.ip2
Link(Ip_id.ip2) = Ip_id.ip1

verwenden konnen, um zu einem Interaktionspunkt den Gegenpart zu erhalten,
sofern wir wissen, dafl dieser existiert.

Fiir Beweise iiber Estelle-Spezifikationen, in denen die Kommunikationsstruktur
(nach der ersten Initialisierung) statisch ist, empfiehlt es sich, als einen der ersten
Beweisschritte die Relation Link explizit als Aufzihlung zu bestimmen und ihre In-
varianz formal nachzuweisen. Dadurch vermeidet man den Umgang mit den obigen,
aufwendigen Formeln. Denn die Definitionen aller Pridikatentransformatoren zur
Nachrichteniibertragung werden sich auf die Relation Link beziehen.

Anderenfalls ist es niitzlich, nach Moglichkeit wenigstens Abschnitte der Spezifi-
kation zu identifizieren, fiir die die Kommunikationsstruktur statisch ist, und den
Schritt auf sie anzuwenden.

Ist die Kommunikationsstruktur aber voll dynamisch und dndert sich im Laufe einer
Ausfithrung stindig, so wird auch das Beweisen einer Aussage iiber die Zustellung
einer Nachricht recht aufwendig. Aber dies ist nicht erstaunlich, da diese Arbeit den
Aufwand wiederspiegelt, der zur Verifikation der Operationen notwendig ist, die die
Kommunikationsstruktur verindern. Und tun sie dies in einer komplexen Weise, so
wird auch der Beweis schwieriger.

Schliefilich wollen wir noch ein Wort zu dem Anfangszustand der Kommunikations-
struktur verlieren, auch wenn man dies spater vielleicht noch dem Ausfithrungsmo-



dell zuordnen sollte. Vor dem Schalten der ersten Initialisierungstransition existiert
noch keinerlei Kommunikationsverbindung, es gilt:

{}
{}

Attach
A Connect



6.7 Beschreibung des Transitionsteils

Das Schalten von Estelle-Transitionen hat im allgemeinen Auswirkungen auf den
Zustand des Systems (Estelle-Variablen, Warteschlangen, ...). Daher wire es denk-
bar, den Vorgang des Schaltens in TLA/PT durch die Auswirkungen auf den Zu-
stand zu beschreiben. Aber dies wire keine gute Losung. Einmal koénnten ver-
schiedene Estelle-Transitionen mit identischen Wirkungen nicht mehr unterschie-
den werden. Solche Transitionen wiren zwar vermutlich ein Entwurfsfehler in der
Spezifikation, aber aus konzeptuellen Griinden sollte man auch hieriiber reden
konnen. Am wichtigsten ist aber folgender Grund: Das Ausfiihrungsmodell spricht
vom Auswihlen und Schalten bestimmter, einzelner Estelle-Transitionen, und dies
miissen wir in TLA/PT ausdriicken konnen.

Damit stellt sich die Frage, wie wir iiber diese Vorgénge reden konnen, die nicht di-
rekt Verdinderungen des Zustands des bisher betrachteten Systems sind. Bei ndherem
Hinsehen stellt man fest, dafl sich der Zustand des Systems sehr wohl éndert, wenn
eine Estelle-Transition schaltet, auch wenn sich weder der Zustand von Estelle-
Variablen noch von Warteschlangen verdndert. Denn es verindert sich eine inter-
ne Verwaltungsinformation, auf die das Ausfithrungsmodell Bezug nimmt. Fiir jede
Estelle-Transition jeder Modulinstanz kennt das Ausfiihrungsmodell zwei wichti-
ge Zustandsiibergidnge. Die Estelle-Transition kann ,unwiderruflich zum Schalten
ausgewihlt werden®, und sie kann ,schalten“. Die Bedingungen und Konsequen-
zen des Auswithlens sind Teil des Ausfithrungsmodells, ebenso der Zeitpunkt des
Schaltens.

Es ist eine grundlegende Eigenschaft des Ausfithrungsmodells, daf3 eine Estelle-
Transition nur dann schalten kann, wenn sie vorher dazu ausgewihlt worden ist,
und dafl das Auswiihlen und das Schalten immer streng abwechselnd stattfinden
miissen.

Daher benotigen wir zur Beschreibung dieser Zustandsiiberginge fiir jede Estelle-
Transition zwei Zustande, ,,nicht ausgew&dhlt“ und ,,ausgewdhlt“. Der Zustandsiiber-
gang von ,nicht ausgewdhlt® zu ,ausgewahlt“ driickt den Vorgang des Auswéhlens
aus, der umgekehrte Zustandsiibergang das Schalten.

Im ISO-Standard wird diese Zustandsinformation durch das Enthaltensein oder
Nichtenthaltensein der betreffenden Estelle-Transition in einer Menge von aus-
gewihlten Estelle-Transitionen beschrieben.

Wir konnten diesen Weg ebenfalls beschreiten, aber im Zusammenhang mit den
TLA/PT-Aktionen erscheint es uns giinstiger, nicht eine grofle (Mengen-)Variable
zu definieren, sondern fiir jede Transition eine eigene boolsche Variable. So werden
Zustandsiiberginge leichter ausdriickbar. Sie bestehen einfach im ,,Umkippen® der
boolschen Variablen und nicht darin, daf sich die Anzahl der Elemente einer Menge
andert.

Der ISO-Standard ordnet die Zustandsinformation iiber die ausgew#hlten Estel-
le-Transitionen jeweils den einzelnen Modulinstanzen zu. Dies ist nicht zwingend,
aber sehr naheliegend, und so werden wir es ebenfalls tun. Denn mit der Erzeugung
einer Modulinstanz werden ebenso Instanzen der zugehorigen Estelle-Transitionen
erzeugt, so dafl es zu einer Estelle-Transitions-Definition mehrere Instanzen geben
kann, die unterschieden werden miissen. Und weiterhin ist es sinnvoll, die Modulin-
stanzen, da sie erweiterte endliche Automaten darstellen, als aktive Komponenten
anzusehen, womit natiirlich diesen auch ihre zugehorige Verwaltungsinformation zu-
geordnet werden sollte. (Letztere Betrachtung ist allerdings rein pragmatisch, vom
mathematischen Konzept her beschreibt eine Estelle-Spezifikation lediglich einen
einzigen, groflen abstrakten Automaten, der einen einzigen, strukturierten Gesamt-



zustand besitzt.)

Sei also a eine Modulinstanz und trnam der Name einer Estelle-Transition. (In
Kapitel 2.2 hatten wir gefordert, dafl jeder Estelle-Transition mit Hilfe des Name-
Konstrukts ein Name zugeordnet wird, was eine rein syntaktische Mafinahme ohne
semantische Konsequenzen ist.) Dann bezeichnen wir mit

o .trnam.Selected

die der Estelle-Transition zugeordnete boolsche TLA /PT-Variable.

Anmerkung: Wie man sieht, haben wir nicht einfach «.trnam gewihlt, sondern die
Variable noch weiter strukturiert. Dies hat zwei Griinde: Erstens wird so intuitiv die
Bedeutung einer Formel klarer: Der Ausdruck —a.trnam.Selected sagt deutlicher
als —a.trnam, daf} die Estelle-Transition zur Zeit gerade nicht ausgewihlt ist. Und
zweitens kann eine Estelle-Transition zum Beispiel auch lokale Variablen besitzen,
die als weitere Unterstruktur von a.trnam dargestellt werden kdnnen miissen.

Nachdem wir nun fiir jede Estelle-Transition eine eigene boolsche Variable haben,
ist es fiir das Ausfithrungsmodell leicht, in TLA/PT das Auswéhlen und das Schal-
ten mit Bedingungen und Wirkungen zu verkniipfen. Die Aktion des Auswihlens
driicken wir folgendermaflen aus:

—q.trnam.Selected A «.trnam.Selected’
Und die Aktion des Schaltens:
a.trnam.Selected A —.trnam.Selected’

Bevor wir nun allerdings zur Verkniipfung mit den Bedingungen und Wirkungen
kommen kénnen, miissen wir etwas ausholen und diskutieren, wie wir die TLA /PT-
Formel iiber die gesamten Eigenschaften eines Systems am glinstigsten aufbauen.
Um Beispielsysteme zu spezifizieren, verwendet Lamport in seinem TLA-Report
meist Formeln von beispielsweise folgender Form:

O[(A1 A B1 A C1) v A2 v A3 v (A4 A BA)]1¢

A1 bis B4 sind hierbei Aktionen und f eine Zustandsfunktion. Lamport m&chte da-
mit ausdriicken, daf} jeweils die konjunktiv verbundenen Aktionen nur zusammen
stattfinden konnen und daf} die disjunktiv verbundenen Gruppen Alternativen dar-
stellen. Wie in Kapitel 3.3 beschrieben, 148t die Notation ,,0[ 1¢“ immer auch die
zusitzliche (Stotterschritt-)Alternative £/ = f zu.

Auch in unserer Formel sollen gewisse Teilaktionen stets zusammen stattfinden,
und zwar alle diejenigen, die mit einer bestimmten Estelle-Transition verbunden
sind. Ebenso gibt es Alternativen, die nur wahlweise stattfinden sollen, zum Bei-
spiel die Auswahl zwischen verschiedenen Estelle-Transitionen. Insofern ist diese
Grundstruktur auch fiir unsere Arbeit durchaus geeignet. Allerdings schafft die
obige Form ein Problem. Die Teilformeln, die sich auf eine Estelle-Transition be-
ziehen, mo6chten wir gern unabhéingig voneinander aufschreiben, denn wir wollen
einen moglichst kompositionellen Weg beschreiten und die Gesamtsystembeschrei-
bung aus vielen Teileigenschaften zusammensetzen.

Einerseits sollen die Eigenschaften einer Estelle-Transition, die sich aus dem
Ausfithrungsmodell ergeben, in einem Teil der Formel fiir alle Estelle-Transitionen
gemeinsam aufgeschrieben werden. Andererseits sollen in einem separaten anderen
Teil der Formel diejenigen Eigenschaften aufgeschrieben werden, die sich direkt aus
dem Spezifikationstext ergeben. Dies soll mit einer moglichst dhnlichen Struktur wie
in dem Sperzifikationstext geschehen, also noch weiter in Teilformeln untergliedert.
Die Verbindung zwischen allen diesen Teilen sollen die boolschen Transitionsvaria-
blen herstellen.



Daher formen wir die obige Formel etwas um:

o[(A1 A B1 AC1) v A2 v A3 v (A4 A B4)]¢
= { Def. Notation ,,0[ 15“, Aussagenlogik, Schlufiregel E1 }
(Fvi:: o («(v1 A -v1') v (A1 A B1 A C1))
A ((v1 A =-vl") v A2 v A3 v (A4 A B4) v (f
= { Aussagenlogik }
Fvi:: o (~(v1 A -v1'A vi#£vl') v (A1 A Bl A C1))
A (A2 v A3 v (A4 A B4) v (v1 A —v1") v (f
= { Aussagenlogik }
(Fvi:: o (((v1 A -v1') = A1) v vi=vl')
A (((v1 A =v1") = B1) v vi=vl’)
A (((v1 A =vl") = C1) v vi=vl)
A (A2 v A3 v (A4 A B4) v (v1 A —v1) v (F
= { Dasselbe wie fiir v1 auch fiir v2, v3 und v4 }
(@vi:: (Fv2:: (Fv3:: (Iv4d::

£))))

£))))

£))))

o( (((v1 A —v1l") = A1) v vi=vl')
A (((v1 A =v1") = B1) v vi=v1l’)
A (((v1 A =v1') = C1) v vi=vi))
A (((v2 A =v2') = A2) v v2=v2)
A (((v3 A —v3') = A3) v v3=v3’)
A (((v4 A —v4') = A4) v va=v4')
A (((v4 A —v4') = B4) v va=v4')
ACGELA-vE) Vv (v2 A v2) v (v3 A -v3) v (v4 A —v4)

v (£ = £)))))))
= { SchluBregel STL5, Def. Notation ,, o[ 1g“ }
(Fvil:: (Fv2:: (Iv3:: (Iva::

ol(vl A —v1) = A1lyq
A Ol(vl A —v1') = Bllyq
A ol(vl A -v1") = C1lyq
A Ol(v2 A —v2') = A2]y9
A O[(v3 A -v3') = A3ly3
A OL(v4 A —v4') = Adlyg
A Ol(v4d A -v4') = Bdlyg
AOlvl A v1) v (v2 A =v2') v (v3 A -v3) v (v4 A v4')]$))))

Durch diese Aquivalenzumformungen haben wir nunmehr eine véllig konjunktive
Form erreicht, wie wir sie schon gegen Ende von Kapitel 6.1 angekiindigt hatten.

Als nichstes werden wir diese Form so verdndern, dafl die Aktionen in Beziehung
mit den boolschen Transitionsvariablen gesetzt werden.

Nehmen wir an, dafl

e die Aktionen A1, B1 und C1 die Bedingungen und Wirkungen des Schaltens einer
Estelle-Transition «.trnaml beschreiben,

e die Aktion A2 die Bedingungen und Wirkungen des Auswihlens von «.trnami
beschreibt,

e die Aktion A3 die Bedingungen und Wirkungen des Schaltens einer Estelle-Tran-
sition «.trnam2 beschreibt und

e die Aktionen A4 und B4 die Bedingungen und Wirkungen des Auswéhlens von
«a.trnam?2 beschreiben.

(Dies ist nur ein Demonstrationsbeispiel. Fiir eine sinnvolle, vollstindige System-
beschreibung wiren selbstverstindlich sehr viel mehr Aktionen notwendig.)

Um die eben aufgezihlten Eigenschaften darzustellen, verdndern wir die obige For-
mel ein wenig, indem wir die Existenzquantoren fortlassen und ihre Variablen v1



bis v4 in der folgenden Weise mit den Transitionsvariablen identifizieren:

vi = a.trnaml.Selected,
v2 =2 - .trnaml.Selected,
v3 2 a.trnam2.Selected,
v4 2 —a.trnam2.Selected

Damit ergibt sich (nicht durch eine Aquivalenzumformung) die folgende, endgiilti-
ge Grundform fiir unsere Formeln zur Beschreibung von Systemen, die in Estelle

spezifiziert sind:

O[(a.trnaml.Selected A —«.
O[(o.trnaml.Selected A —«.
O[(o.trnaml.Selected A —«.
O[(—a.trnaml.Selected A «.
O[(x.trnam2.Selected A —a.
O[(—a.trnam2.Selected A «.
O[(-a.trnam2.Selected A «.

trnaml

trnaml

trnam?2.

trnam?2

.Selected’)
trnaml.

Selected’)

.Selected’)
trnaml.

Selected’)
Selected’)

.Selected’)
trnam?2.

Selected’)

= All, .
= Bll,.
= C1l,.
= A2], .
= A3],,
= A,
= B4l,.

trnaml.
.Selected

trnaml

trnaml.
trnaml.
trnam?2.
trnam?2.
.Selected

trnam?2

Selected

Selected
Selected
Selected
Selected

> > > > > > >

ol (a.trnaml.Selected # «.trnaml.Selected’)
v (a.trnam2.Selected # «.trnam2.Selected)]¢

Hiermit haben wir nicht nur eine konjunktive Darstellungsform unserer Formel er-
reicht, bei der sich die Formel durch Aneinanderreihen von Konjunktoren stiickweise
zusammensetzen und umgekehrt auch wieder analysieren 148t, sondern wir haben
auch die Verbindung der einzelnen Teilformeln iiber die boolschen Transitionsva-
riablen erreicht. Wir kénnen den Vorgang des Schaltens einer Estelle-Transition
auf natiirliche Weise ausdriicken und seine Darstellung sowohl in der Spezifikation
des Ausfithrungsmodells als auch spiter in Beweisen iiber Estelle-Spezifikationen
verwenden.3? (Praktisch jeder Beweis wird sich auf das Ausfiithrungsmodell beziehen
miissen.)

Kommen wir nun zu den weiteren Eigenschaften, die eine Estelle-Transition besit-
zen kann. Mit einer From- und einer To-Klausel kann ein Ubergang des Hauptzu-
standes spezifiziert werden, mit Provided und When koénnen Bedingungen fiir die
Auswahl der Estelle-Transition angegeben werden, mit dem Priority-Konstrukt
konnen Prioritdten vor anderen Estelle-Transitionen gesetzt werden, mit Delay
konnen Verzogerungszeiten spezifiziert werden, mit Any konnen mehrere Estelle-
Transitionen zusammengefafit werden, und schliefllich kann ein Transitionsrumpf
eine Aktion spezifizieren.

Wie dieses alles auf die Entwicklung des Zustandes wirkt, ist Sache des Ausfiihrungs-
modells und wird in Kapitel 7 beschrieben. An dieser Stelle miissen wir allerdings
erortern, wie die Ubersetzungsfunktion diese Klauseln in TLA/PT iibersetzen soll,
so daf das in TLA/PT formulierte Ausfithrungsmodell Zugriff darauf hat.

Fiir die Provided-Klausel ist dies einfach: Sie enthélt ein Pradikat, das direkt in
TLA/PT iibersetzt werden kann, wir miissen nur einen Namen vergeben:

o( ... A a.trnam.Provided = boolterm)

(In diesem Beispiel fiir eine Modulinstanz «, einen Transitionsnamen trnam und ein
Pradikat boolterm.)

Auch fiir die From-, To-, Priority- und Delay-Klauseln wird entsprechend
erzeugt:

33 Wie man bei einer Verifikation eine Formel, die Transitionsvariablen enthilt, in Beziehung
setzt zu einer abstrakteren Eigenschaftsspezifikation, die diese Variablen nicht enthilt, ist in
Kapitel 3.3 bei der Behandlung der Verfeinerungs-Abbildungen beschrieben.



g( ... A a.trnam.From = ...)

g( ... A a.trnam.To = ...)

o( ... A a.trnam.Priority = ...)
o( ... A a.trnam.Delayl = ...)
g( ... A a.trnam.Delay2 = ...)

(Als zweiter Parameter . trnam.Delay2 der Delay-Klausel ist auch der Text %
erlaubt, der eine unendliche Verzdgerungszeit anzeigt. Er soll in den speziellen Wert
Infinity {ibersetzt werden, auf dessen Eigenschaften wir in Kapitel 7.2 zuriickkom-
men werden.)

Die Ubersetzungsfunktion muf also einfach nur die zu den Klauseln gehérigen Terme
in TLA/PT umsetzen, ohne sie weiter zu interpretieren. Um die Auswirkung auf
den Zustand wird sich das Ausfithrungsmodell kiimmern.

Die Any-Klausel ist im Gegensatz zu den anderen nur eine syntaktische Abkiirzung.
Estelle-Transitionen mit Any-Klausel kdnnen mit einem einfachen Algorithmus in
mehrere einfache Estelle-Transitionen expandiert werden ([AmPrSc88]). Ebenso
wie der ISO-Standard werden wir daher voraussetzen, dafl alle derartigen Estelle-
Transitionen bereits vor Anwendung der Ubersetzungsfunktion expandiert worden
sind.

Fiir den Transitionsrumpf muf die Ubersetzungsfunktion einen Pridikatentrans-
formator spezifizieren, der die zugehorige Operation beschreibt. Damit das Aus-
fithrungsmodell sich ohne Umstéinde auf diesen Pridikatentransformator beziehen
kann, lassen wir die Ubersetzungsfunktion eine Definition erzeugen:

o( ... A a.trnam.Body Effect PT = ...)

In Kapitel 5.4 haben wir dieses Konzept informal zur TLA/PT hinzugenommen,
da uns eine Moglichkeit zur Strukturierung unserer Formeln fiir die Lesbarkeit not-
wendig erscheint. Es ist auch nur ein rein syntaktisches Konzept, alle Definitionen
kénnten aus einer Formel wieder eliminiert werden, was aber ihre Lesbarkeit und
Verstéandlichkeit verschlechtern wiirde.

So miifiten wir eigentlich auch die ,Definition® fiir die TLA/PT definieren. Aber
da auch die entsprechende Erweiterung der TLA zur TLAY zum Zeitpunkt unserer
Arbeit noch nicht formal ausgearbeitet ist ([Lam91b]), und da die Schluiregeln
der TLA/PT bereits nicht ganz ausgearbeitet sind (Kapitel 5.3), unterlassen wir
dies und bleiben an diesem Punkt ein wenig informell. Grofle Probleme sollten sich
nicht ergeben, da [Lam91b] sagt, dafl ein Algorithmus existiert, auf dessen Basis
die Erweiterung definiert werden kann.

Nun bleibt lediglich noch die When-Klausel zu betrachten, sie bedarf etwas mehr
Uberlegung als die anderen Klauseln. Diese Klausel spielt eine Doppelrolle. Einer-
seits spezifiziert sie eine Bedingung fiir das Schalten, indem sie fordert, daf eine
bestimmte Warteschlange eine bestimmte Nachricht an erster Stelle enthalten muf3.
Andererseits sperzifiziert sie auch die Entnahme dieser Nachricht fiir den Fall, daf}
die Estelle-Transition schaltet.

Daher muf} die Ubersetzungsfunktion einerseits eine Gleichung
o( ... A a.trnam.When = ...)

erzeugen, die die richtige Bedingung fiir die Warteschlange ausdriickt (siehe zu
Warteschlangen auch Kapitel 6.5), andererseits aber auch eine Definition fiir einen
Pradikatentransformator

o( ... A a.trnam.When Effect PT = ...)

Es kann bei der When-Klausel sogar der Fall sein, dafl Parameter von Nachrichten



iibergeben werden. In diesem Falle werden entsprechende lokale Variablen fiir diese
Estelle-Transition definiert, dies soll auf die gleiche Weise wie fiir andere Variablen
auch geschehen (siehe Kapitel 6.3).

Um die Formulierung des Ausfiihrungsmodells iibersichtlicher zu gestalten, fassen
wir alle Wirkungen einer Estelle-Transition, also die des Transitionsrumpfes, die der
When-Klausel und die der To-Klausel, in einem einzigen Pridikatentransformator
».trnam.Effect PT“ zusammen. Es soll daher fiir jede Transition die Definition
erzeugt werden:

A

(a.trnam.Effect PT).X =
(a.trnam.Body Effect PT) . (a.trnam.When Effect PT).
( (a.trnam.To = o.Same = X)
A (a.trnam.To # «a.Same = (a.State:=a.trnam.To) .X))
fiir alle X

Wie man sieht, spezifiziert auch die To-Klausel eine Aktion, und zwar eine Veréinde-
rung der Variablen «.State. Die Begriindung hierfiir folgt in Kapitel 7.1 iiber das
Ausfithrungsmodell.

Im tibrigen ist zu der letzten Definition anzumerken, dafl die Reihenfolge der Ver-
kettung der drei Wirkungsanteile willkiirlich gew&hlt wurde, da sie sich jeweils auf
unterschiedliche Variablen beziehen und daher kommutativ sind. (Nach einem ent-
sprechenden Beweis wire eine Umformung, die die Reihenfolge vertauscht, zuldssig.)

Um die Sache etwas anschaulicher zu machen, geben wir ein kurzes Beispiel, wie
der (um irrelevante Teile vereinfachte) Pridikatentransformator fiir einen einfachen
Transitionsrumpf aussieht:

Trans
Name incr:
To done
Begin
X = x+1;
y := y+1
End
(a.incr.Effect PT) .X =
(a.x:=a.x+1) . (a.y:=a.y+1) . (a.State:=a.done) .X fiir alle X

Schliefllich ist noch zu bedenken, daf} nicht fiir jede Estelle-Definition alle genannten
Klauseln syntaktisch im Spezifikationstext vorkommen miissen. Mit dieser Abwe-
senheit wird natiirlich auch ein bestimmtes Verhalten spezifiziert, zum Beispiel die
niedrigste Prioritdt von allen oder die Schaltbedingung, die immer wahr ist. Dies
mufB das Ausfiihrungsmodell auch beachten, und daher muf die Ubersetzungsfunk-
tion in diesen Fillen Ersatzformeln einsetzen, zum Beispiel:

O( ... A a.trnam.Provided = True)

Fiir das Ausfiihrungsmodell muf8 die Ubersetzungsfunktion noch eine weitere In-
formation bereitstellen: Das Ausfithrungsmodell mufl zu jeder Modulinstanz die
Menge ihrer Estelle-Transitionen kennen. Damit kann es diese dann zum Beispiel
auf Schaltbereitschaft untersuchen und entsprechende Aktionen spezifizieren.

Hierfiir bendtigen wir einen Aufzihlungstyp (siehe dazu Kapitel 6.3), der uns
geniigend viele verschiedene Identifikatoren bereitstellt. Daher mufl uns die Uber-
setzungsfunktion fiir jede Moduldefinition eine Definition eines Aufzihlungstyps

a.trl1.Id, ..., a.trn.Id



liefern. (Diese Definition legt insbesondere fest, daf§ sich die Identifikatoren unter-
scheiden. Siehe auch Kapitel 6.3.)

Und dann muf die Ubersetzungsfunktion fiir jede Moduldefinition die Menge aller
Estelle-Transitionsdefinitionen beschreiben:

o( ... A a.LocTrans = {a.tr1.Id, ..., a.trn.Id})

Auflerdem muf} sie die Menge aller Estelle-Transitionsdefinitionen von allen Sohn-
Modulinstanzen (und allen weiteren Nachkommen) beschreiben:

g( ... A a.Trans = «a.LocTrans
u (UB: B.Typ € a.LocModDefs A (.Exists:
B.Trans)))

(Zur Definition der Menge aller Sohn-Moduldefinitionen «.LocModDefs siehe Ka-
pitel 6.4)

Auch von einer Modulinstanz zu einer anderen Modulinstanz miissen sich die Iden-
tifikatoren von Estelle-Transitionen unterscheiden lassen (obwohl bei einer Modul-
definition erst einmal nicht klar ist, wieviele Modulinstanzen es dazu geben wird).
Dies kénnen wir zum Beispiel dadurch spezifizieren, da8 die Ubersetzungsfunktion
jede obige Gleichung fiir a..Trans durch die Forderung ergénzt, dafl bei der Men-
genvereinigung die Zahl der Elemente der Vereinigungsmenge gleich der Summe der
Elementzahlen der vereinigten Mengen ist:

o( ... A |a.Trans| = |a.LocTrans|
+ (Summe (: (.Typ € a.LocModDefs A [.Exists:
|3.Trans|)))

Damit sind die Identifikatoren «.trnam.Id fiir verschiedene Sohn-Modulinstanzen
verschieden, und durch den hierarchischen Aufbau der Modulinstanzen ergibt sich
dann das Gewiinschte.

Mit dieser Unterstiitzung durch die Ubersetzungsfunktion konnen wir nun zum
Beispiel in der Spezifikation des Ausfiihrungsmodells die folgende Quantifikation
schreiben:

o( ... A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans: ...))

Und wir beschreiben damit genau die Transitionen tr, die zur aktuellen Modulin-
stanz a gehoren.

FEin weiteres Thema, das mit den gewShnlichen Estelle-Transitionen eng verwandt
ist, wollen wir in diesem Kapitel ebenfalls noch ertrtern. Dies sind die Initialize-
Transitionen.

Initialize-Transitionen sind spezielle Estelle-Transitionen. Wenn eine Modulin-
stanz mit einer Init-Operation erzeugt wird, ist nach dieser Aktion diese Modu-
linstanz in einem Zustand, der aus dem Schalten einer dieser speziellen Estelle-
Transition resultiert (sofern diese Modulinstanz {iberhaupt eine Initialize-Tran-
sition besitzt). Es wird, grob gesagt, in einer einzigen Aktion sowohl die Modu-
linstanz erzeugt, als auch die Initialize-Transition geschaltet. Die Schalteffekte
dieser Estelle-Transition sind also Teil der Schalteffekte der Estelle-Transition, die
die Init-Operation enthilt.

Daher fordern wir, daB die Ubersetzungsfunktion aus einer Initialize-Transition
die gleichen Definitionen erzeugt wie aus allen anderen Estelle-Transitionen®?, ins-
besondere natiirlich den Pradikatentransformator {iber die Schaltwirkungen. Diese
Definitionen werden allerdings im wesentlichen von der Definition der Init-Opera-



tion ,,verwendet“ werden.

Die Init-Operation muf} allerdings ,,wissen“, welche Initialize-Transitionen es
zu einer Modulinstanz gibt. Daher muf die Ubersetzungsfunktion, ganz #hnlich wie
fiir die gewOhnlichen Estelle-Transitionen, eine entsprechende Menge von Identi-
fikatoren definieren, und die Elemente dieser Menge miissen verschieden von den
Elementen der Menge der gewthnlichen Transitionen sein:

0( ... A a.IniTrans = {@.itrnaml.Id, ..., «.itrnamn.Id}
A |a.IniTrans U a.LocTrans|
= |@.IniTrans| + |a.LocTrans |)

Alles weitere und die eigentliche Semantik von Estelle-Transitionen werden wir in
Kapitel 7 {iber das Ausfithrungsmodell beschreiben.

34 Abgesehen von den Delay-, When-, From- und Provided-Klauseln, die hier syntaktisch nicht
zuldssig sind.



7. Definition des
Ausfithrungsmodells

Nachdem wir in Kapitel 6 angegeben haben, wie die Ubersetzungsfunktion den
Text einer Estelle-Spezifikation in der TLA /PT darstellen soll, kénnen wir nun das
Ausfiihrungsmodell dazu angeben, das die TLA /PT-Spezifikation vervollstindigen
soll.

Estelle beruht auf einem einfachen Grundmodell, aber es wurden eine ganze Reihe
von Konzepten hinzugefiigt, so dafl das vollstindige Ausfithrungsmodell recht um-
fangreich ist. Daher werden wir unsere TLA /PT-Spezifikation des Ausfiihrungsmo-
dells schrittweise einfiithren, wobei wir mit den einfacheren Eigenschaften beginnen.

7.1 Das Ausfithrungsmodell ohne quantitative
Zeitaspekte

In Kapitel 6.7 haben wir eine Estelle-Transition durch eine Verbundvariable dar-
gestellt. Sie war selbst wiederum Komponente ihrer Modulinstanz und trug als
Komponentennamen den Namen, der ihr mit dem Name-Konstrukt gegeben worden
sein mufite. Alle Identifikatoren von Transitionsvariablen waren jeweils Elemente
der speziellen Menge a.LocTrans. (Mit o haben wir die jeweilige Modulinstanz
bezeichnet.)

Mit Hilfe der Komponenten Selected einer solchen Variablen tr haben wir
beschrieben3®, wie sie endgiiltig zum Schalten ausgewihlt wird, und wie sie schaltet.

Mit der Aktion
—tr.Selected A tr.Selected’

haben wir ausgedriickt, dafl die Estelle-Transition von der Modulinstanz endgiiltig
ausgewihlt wird. Das Schalten ist damit unvermeidlich, aber die Schaltwirkung ist
in diesem Zustand noch nicht eingetreten.

Einem Implementator steht es frei, von diesem Zustand ab mit der Berechnung
des Ergebnisses zu beginnen, solange die Wirkung noch nicht nach auflen sichtbar
wird. Es 148t sich zeigen, dafl durch die Vorrangregeln von Estelle, zu denen wir
noch kommen werden, sichergestellt wird, dafl sich der fiir die Estelle-Transition
sichtbare Teil des Zustandes nicht mehr dndert, und er daher in die Berechnungen
bereits einbezogen werden kann.

Die verschiedenen in Estelle formulierten Bedingungen (Provided, When, ...), unter
denen eine Estelle-Transition schalten kann, sind in Kapitel 6.7 fiir jede Estel-
le-Transition in Pradikate iibersetzt worden. Daher kdnnen wir sie jetzt einfach
als Bedingung zur endgiiltigen Auswahl verwenden. Am einfachsten ist es fiir die
Provided- und die When-Klausel:

(vtr: (tr.Id € a.LocTrans):
(—tr.Selected A tr.Selected’) = (tr.Provided A tr.When) )

(Die Menge der Identifikatoren der direkt zu einer Modulinstanz gehorenden Estel-
le-Transitionen «.LocTrans haben wir in Kapitel 6.7 definiert.)

35  Wir werden im folgenden die Variable tr als Platzhalter fiir eine Transitionsvariable, zum
Beispiel a.trnam, verwenden, und dann auch entsprechend iiber tr quantifizieren.



Die Aktion des Auswihlens muf} also das Bedingungspridikat implizieren. Wenn
das Pridikat nicht erfiillt ist, ist die Aktion folglich nicht zul&ssig.

Anmerkung: Den obigen Ausdruck haben wir mit dem Implikationszeichen ,=* no-
tiert, so wie wir es in Kapitel 6.7 angekiindigt haben, wobei allerdings das Pradikat
ein Spezialfall einer Aktion ist.

Die From-Klausel fragt den sogenannten Hauptzustand einer Modulinstanz ab. Dies
ist ein besonders wichtiger Teil des Zustandes der Modulinstanz, er wird nicht wie
die iibrigen Variablen mit dem Var-Konstrukt (oder Export-Konstrukt) deklariert,
sondern mit dem State-Konstrukt. Wie wir bereits am Ende von Kapitel 6.1 ange-
merkt haben, stellen wir alle Teile des Systemzustandes durch TLA /PT-Variablen
dar, und entsprechend stellen wir auch den Hauptzustand einer Modulinstanz « als
spezielle Variable a.State dar. Die From-Klausel muf8 von der Ubersetzungsfunk-
tion in eine Menge von Hauptzustinden {ibersetzt werden, so dafl das Ausfiihrungs-
modell als Schaltbedingung fordern kann:

(Vtr: (tr.Id € a.LocTrans):
(-tr.Selected A tr.Selected’) = «.State € tr.From )

Fiir die weiteren Zwecke beschreiben wir die bisherigen Auswahlbedingungen zu-
sammengefafit durch das Pradikat tr.Enab:

(Vtr: tr.Id € «a.LocTrans:
tr.Enab = tr.Provided A tr.When A «.State € tr.From)

Auch die Priorititen der Estelle-Transitionen miissen beachtet werden. Eine Estel-
le-Transition tr darf nur dann zum Schalten ausgewdhlt werden, solange keine
andere Estelle-Transition tro dazu bereit ist, die eine hohere®® Prioritét besitzt:

(Vtr: (tr.Id € «a.LocTrans):
(-tr.Selected A tr.Selected’)
= (Vtrg: trg.Id € a.LocTrans A trg.Priority < tr.Priority:
—trg.Enab))

Von den moglichen Klauseln bleibt jetzt nur noch die Delay-Klausel zu behandeln.
Da sie quantitative Zeitaspekte ins Spiel bringt, werden wir auf sie aus Griinden
der Ubersichtlichkeit erst spéter in Kapitel 7.2 zurtickkommen.

Dafiir fassen wir unsere bisherigen Schaltbedingungen noch einmal zusammen.

(Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
tr.Enab = tr.Provided A tr.When A «.State € tr.From)
A (Vtr: tr.Id € «.LocTrans:
(-tr.Selected A tr.Selected’)
= ( tr.Enab
A (Vtrg: trg.Id € a.LocTrans A trg.Priority < tr.Priority:
—-trg.Enab)))

Als nichstes betrachten wir das Schalten einer Estelle-Transition. Wir beschreiben
es (siehe auch Kapitel 6.7) durch:

tr.Selected A —tr.Selected’

Die Wirkung tritt atomar ein. Diese Atomizitdit ist insbesondere fiir die War-
teschlangen der Nachrichtenkanile wichtig. Alle Wirkungen auf Warteschlangen
miissen in einem Schritt eintreten.

Welche Wirkungen dies jeweils sind, wird jeweils von dem Pridikatentransformator

36 Hohere Priorititen werden in Estelle durch kleinere Zahlen beschrieben.



tr.Effect_PT beschrieben. Dieser wird fiir jede Estelle-Transition von der Uber-
setzungsfunktion definiert (Kapitel 6.7).

Um aus einem Pridikatentransformator PT eine TLA/PT-Aktion zu machen,
miissen wir ihn auf eine Zustandsfunktion £ beziehen: ,PT¢“ (Kapitel 5.1). Diese Zu-
standsfunktion £ beschreibt den Teil des Zustandes, iiber den die TLA/PT-Aktion
eine Aussage macht. (Dies ist notwendig wegen der Forderung, daf} alle betroffe-
nen Variablen auch explizit genannt werden sollen). Und um aus den TLA/PT-
Aktionen eine TLA /PT-Formel zu machen, miissen wir auflerdem angeben, welche
Zustandsfunktion g unverdndert bleiben soll, falls die Aktionen nicht stattfinden,
sondern an ihrer Stelle ein ,Stotterschritt“: DLAABA. . .1g. Diese Zustandsfunktio-
nen f und g miissen wir nun bestimmen.

In Kapitel 4.1 haben wir uns entschieden und dies begriindet, die Semantik von
Estelle als ,,Interleaving“-Semantik darzustellen. Bei ihr schalten jeweils zwei Estel-
le-Transitionen niemals ,,gleichzeitig“ in einem einzigen Zustandsiibergang, sondern
dies geschieht immer in zwei verschiedenen Ubergingen (bei der Reihenfolge kann
allerdings eine nichtdeterministische Wahl méglich sein).

Somit ist offensichtlich, daf3 sich der Préadikatentransformator auf den gesamten
Systemzustand beziehen kann, der einfacheren Beschreibung halber wird er dies
auch tun. Ebenso bleibt bei einem Stotterschritt des gesamten Systems dieselbe
Zustandsfunktion iiber das Gesamtsystem unversndert.

Den Zustand der obersten Modulinstanz, die alle weiteren Modulinstanzen enthilt,
haben wir in Kapitel 6.4 durch die Verbundvariable Sys beschrieben. Sie muf} da-
mit in dieser Zustandsfunktion enthalten sein. Die weiteren Teile des Systems, die
ebenfalls in der Zustandsfunktion enthalten sein miissen, sind die einzelnen Teile die
Kommunikationsstruktur, beschrieben durch die Relationen Attach und Connect
(siehe Kapitel 6.6). Damit ergibt sich als Zustandsfunktion das Tripel:

(Sys, Attach, Connect)

Und die unter anderem durch den Pridikatentransformator PT beschriebene Ge-
samtformel wiirde lauten:

of(... = PT(Sys,Attach,Connect)) A--llg

Um dies etwas kiirzer notieren zu konnen, definieren wir die Zustandsfunktion:
A1l = (Sys, Attach, Connect)

Damit kann man dann schreiben:

of(... = PTp11) A .. .]g

Die ersten drei Auslassungspunkte stehen fiir die Verbindung zum Schalten der
Estelle-Transition. Wie in Kapitel 6.7 ausfiihrlich begriindet, spezifizieren wir sie,
und zwar gleich fiir alle Estelle-Transitionen:

o((vtr: (tr.Id € a.LocTrans):
[ (tr.Selected A —tr.Selected’)
= ((tr.Effect PT).(Change.{tr.Selected})) 1] ltr.Selected))
AN

Wir haben dabei den Pridikatentransformator (tr.Effect PT) mit dem Pradi-
katentransformator (Change.{tr.Selected}) zu dem Pridikatentransformator in
der dritten Zeile verkettet, um zu spezifizieren, dafl die Variable tr.Selected nach
der Aktion einen beliebigen Wert annehmen darf, insbesondere, daf§ sie nicht den
alten Wert behalten mufl. Zusammen mit der Zeile davor haben wir damit spezi-
fiziert, dal diese boolsche Variable beim Schalten von True nach False wechselt,



und dies vollig unabhiingig davon, was der Pridikatentransformator tr.Effect PT
aussagt. Denn {iblicherweise sagt er aus, daf} alle Variablen bis auf bestimmte ihren
alten Wert behalten miissen, was sonst auch fiir die Variable tr.Selected gelten
wiirde.

Nun bleibt noch die oben erwihnte Zustandsfunktion g zu behandeln, die aussagt,
was alles bei einem Stotterschritt unveréindert bleiben mufl. Wie ebenfalls bereits
erwidhnt, muf} bei einem Stotterschritt der gesamte Systemzustand, also A1l, un-
verdndert bleiben, so dafl sich nur noch die Frage stellt, wo diese Zustandsfunkti-
on im Gesamt-Ausfiihrungsmodell erwidhnt wird. In der letzten Formel haben wir
entsprechend unserer Diskussion in Kapitel 6.7 nur tr.Selected an die eckigen
Klammern geschrieben, wir miissen daher noch angeben, was sich nicht verindern
soll. Dies tun wir ebenfalls in der in Kapitel 6.7 diskutierten Form. Dort hatten wir
als letztes Konjunktionsglied zur Systemgesamtbeschreibung die folgende Teilformel
hinzugefiigt, die eine Disjunktion iiber alle dortigen Transitionsvariablen enth#lt:

A Ol (a.trnaml.Selected # «.trnaml.Selected’)
v (a.trnam2.Selected # «.trnam2.Selected’)]s

Daher fiigen wir hier zum Gesamt-Ausfiihrungsmodell ganz analog die folgende
Teilformel hinzu, bei der eine Existenzquantifikation fiir die Disjunktion iiber alle
Transitionsvariablen sorgt:

A O[(3tr: tr.Id € Sys.Trans:
tr.Selected # tr.Selected)lpqy

Nachdem geklért ist, welche Aktionen mit dem Schalten einer Estelle-Transition
verbunden sein sollen und was geschehen soll, wenn die Transitionsvariablen un-
verdndert bleiben, fehlt noch eine Aussage iiber die Aktionen, die mit der Auswahl
von Estelle-Transitionen zum Schalten verbunden sind. Denn bisher wurde die Aus-
wahl zwar mit Bedingungen an den Vor-Zustand verkniipft, aber iiber den Nach-
Zustand wurde noch keine Aussage gemacht; bisher diirfen sich alle Variablen aufler
den Transitionsvariablen beliebig verhalten. Natiirlich wollen wir, daf} alle anderen
Variablen des Systems ihre Werte bei der Auswahl von Estelle-Transitionen behal-
ten. (Wegen der Interleaving-Semantik schlieflen wir ein gleichzeitiges Schalten von
Estelle-Transitionen aus anderen (System-)Modulinstanzen aus.) Daher spezifizie-
ren wir, wieder unter Zuhilfenahme des Préadikatentransformators Change:

A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
[ (—tr.Selected A tr.Selected’)
= (Change. (|Jtry: trg.Id € Sys.Trans: {try.Selected}))p11]¢tr.Selected

Weiterhin mufl das Gesamt-Ausfithrungsmodell auch etwas iiber den Anfangszu-
stand des Systems aussagen. Fine Ausnahme unter den Initialize-Transitionen
(siehe auch Kapitel 6.7) bilden die der duBlersten Modulinstanz, der Gesamtspezi-
fikation. Diese Instanz wird nicht durch eine Init-Operation erzeugt, sie existiert
»von Anfang an“. Hier ist es nicht moglich, eine Aktion zu spezifizieren, die den er-
sten Zustand des Systems als Nachfolgezustand einer Modulinstanz-Initialisierung
festlegt, denn der Anfangszustand dieser Operation miifite vor dem ersten Zustand
des Systems liegen, was ein Widerspruch in sich ist. Daher beschreiben wir die
Semantik dieser Initialisierung nach dem selben Verfahren wie der ISO-Standard.

Der ISO-Standard beschreibt den ersten Zustand des Gesamtsystems als sogenann-



ten priinitialen (englisch: preinitial) Zustand, in dem die duflerste Modulinstanz
bereits existiert, aber in dem alle Variablen noch undefinierte Werte haben (aufler
den Transitions- und Modulvariablen, zu letzteren siehe dafiir Kapitel 6.4). Den
Zustandsiibergang vom préinitialen Zustand zum Zustand nach der Initialisierung
beschreiben wir durch eine besondere Transition, wir nennen sie Sys.Ini. Sie hat
als Wirkung die Wirkung einer der Initialize-Transitionen der Gesamtspezifi-
kation, ganz analog wie die Definition der Wirkung einer Init-Operation einer
Vater-Modulinstanz aussehen wiirde. Diese besondere Transition Sys.Ini muf} im
préinitialen Zustand zum Schalten ausgew&hlt sein, und sie schaltet in einem der
darauffolgenden Zustinde genau wie eine gewthnliche Estelle-Transition. Anschlie-
Bend kann sie nie wieder ausgewihlt werden. Formal spezifizieren wir:

O0(Sys.Ini.Selected ¢ Boolean)
A Sys.Ini.Selected
A O[-(=Sys.Ini.Selected A Sys.Ini.SelectedQ]sys_Ini_selected

Man beachte, dal vor der zweiten Zeile kein O-Operator steht, es wird eine Eigen-
schaft nur fiir den ersten Zustand spezifiziert.

Alle anderen Estelle-Transitionen sollen nicht zum Schalten ausgewiihlt sein oder
ausgewdhlt werden, solange die Initialisierung durch Sys.Ini nicht stattgefunden
hat:

O( Sys.Ini.Selected
= (Vtr: tr.Id € Sys.Trans: —tr.Selected))

(Diese anderen Estelle-Transitionen miissen damit natiirlich zur &duflersten Modu-
linstanz gehoren, da andere Modulinstanzen im prainitialen Zustand noch nicht
existieren.)

Weiterhin miissen wir noch spezifizieren, dafl das Schalten der Systeminitialisierung
schliefllich auch tatséchlich geschehen (sein) muf

¢(-Sys.Ini.Selected)

und dafl bei ihrem Schalten der richtige Effekt eintritt. Als richtiger Effekt kommt
dabei der Effekt einer der Initialisierungstransitionen in Frage. Gibt es davon meh-
rere, wird eine nichtdeterministische Auswahl getroffen, gibt es gar keine, so éndert
sich als einziges der Wert der Transitionsvariablen:

O[(Sys.Ini.Selected A —Sys.Ini.Selected’)
=( ( Sys.IniTrans # {}
= (Jtr: (tr.Id € Sys.IniTrans):
((tr.Effect PT).(Change.{Sys.Ini.Selected}))s17))
AC Sys.IniTrans = {}
= (Change-{sys-Ini-SeleCted})All))]Sys.Ini.Selected

Nachdem wir die spezielle Transition Sys.Ini eingefithrt haben, miissen wir die
weiter oben angefiihrte Formel iiber die Stotterschritte, in denen nichts geschieht,
um diese zusétzliche Transition ergénzen:

A O[(3tr: tr.Id € Sys.Trans U {Sys.Ini.Id}:
tr.Selected # tr.Selected)]py;

Als nichsten Schritt zum Ausfiihrungsmodell nehmen wir die hierarchische Modul-
struktur in unsere Betrachtungen auf. Wie wir bereits gesehen haben, ist eine Estel-
le-Spezifikation hierarchisch in Module gegliedert. Hiermit 148t sich die Moglichkeit
einer verteilten Implementierung des spezifizierten Systems andeuten. Man kann das



Gesamtsystem zwar als einen grofien abstrakten Automaten aufassen, der nachein-
ander globale Zustandsiiberginge durchfiihrt, aber fiir die Hauptanwendungszwecke
von Estelle sinnvoller ist die Betrachtungsweise, dafl die einzelnen Modulinstanzen
relativ autonom jeweils fiir sich einen Fortschritt erzielen.

Die Studienarbeit [Pet89] von D. Peter, die die Moglichkeiten untersucht, Estelle-
Spezifikationen verteilt auszufiihren, kommt zu dem Ergebnis, dafl die kleinste Ein-
heit, die sinnvoll fiir die Ausfithrung verteilt werden kann, die Modulinstanz ist. (In
der Diplomarbeit [Pet91] wurde diese Verteilung dann realisiert. Eine Zusammen-
fassung der Arbeiten findet sich zum Beispiel in [AnBrHi91].)

Wir teilen diese Ansicht, und entsprechend werden wir unsere mathematische Be-
schreibung des Ausfiihrungsmodells so strukturieren, dafl eine Implementierung mit
Modulinstanzen als eigenstéindige, verteilte Agenten, die sich in gewissem Umfange
absprechen, erleichtert wird.

Aus diesem Grunde definieren wir das Ausfithrungsmodell rekursiv aus lokalen Teil-
Ausfiihrungsmodellen, und zwar rekursiv {iber die jeweils existierenden Modulin-
stanzen. Dazu miissen wir uns das Konzept der Definition aus der TLA* leihen
(siehe Kapitel 5.4):

LocAusfiihrungsmodell (o) =

Dabei soll a eine Modulinstanz bezeichnen.

Das Teil-Ausfithrungsmodell gilt immer fiir die duflerste Modulinstanz des Gesamt-
systems, da sie immer existiert:

OLocAusfithrungsmodell (Sys)

Ebenso gilt es rekursiv fiir alle jeweils existierenden Sohn-Modulinstanzen (siehe
dazu auch Kapitel 6.4):

LocAusfiihrungsmodell (o) =

A (VB: B.Typ € a.LocModDefs A [.Exists: LocAusfithrungsmodell(f3))

(Die Rekursion ist immer endlich, da auch die Struktur der Moduldefinitionen, hier
beschrieben durch den Ausdruck a.LocModDefs, endlich und sogar statisch ist. Die
weitere Einschrinkung ,A 3.Exists“ verkleinert den Rekursionsbaum héchstens
noch weiter.)

Zusammengefafit ergibt sich aus dem gesamten bisher Beschriebenen:

Zuerst die Definitionen
A1l = (Sys, Attach, Connect)

und



LocAusfiihrungsmodell(a) =
(VB: B.Typ € a.LocModDefs A (.Exists: LocAusfiihrungsmodell(3))
A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
tr.Enab = tr.Provided A tr.When A «.State ¢ tr.From)
A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
[ (-tr.Selected A tr.Selected’)
= ( tr.Enab
A (Vtrg: tro.Id € a.LocTrans A trg.Priority < tr.Priority:
—trg.Enab)
A (Change. (| Jtrg: trg.Id € Sys.Trans:
{tro.Selected})) p11)Itr.Selected
A [ (tr.Selected A —tr.Selected’)
= ((tr.EffectPT).(Change.{tr.Selected}))p11]tr.Selected)
A

und

IniDefs =
O(Sys.Ini.Selected € Boolean)
A Sys.Ini.Selected
A O[-(=Sys.Ini.Selected A Sys.Ini.SelectedQ]SyS.Ini.selected
A O(C Sys.Ini.Selected
= (Vtr: tr.Id € Sys.Trans: —tr.Selected))
A ©(=Sys.Ini.Selected)
A O[ (Sys.Ini.Selected A —Sys.Ini.Selected’)
=( ( Sys.IniTrans # {}
= (Jtr: (tr.Id € Sys.IniTrans):
((tr.Effect PT). (Change.{Sys.Ini.Selected}))17))
A(C Sys.IniTrans = {}
:’(Change-{sys-Ini-seleCted})All))]Sys.Ini.Selected

Und darauf aufbauend die Spezifikation des Gesamt-Ausfithrungsmodells:

AusfiihrungsmodellOhneliveness =
OLocAusfithrungsmodell (Sys)
A IniDefs
A O[(3tr: tr.Id € Sys.Trans U {Sys.Ini.Id}:
tr.Selected # tr.Selected)];j;

Als niichstes fiigen wir die Beschreibung des Zyklus' aus Auswihlen und Schalten
hinzu.

Jede Modulinstanz durchliuft fiir sich immer wieder diesen Zyklus. Er beginnt mit
der sogenannten ,Managementphase“. Sie ist dadurch gekennzeichnet, dafl keine
Estelle-Transition dieser Modulinstanz oder einer ihrer Sohn-Modulinstanzen zum
Schalten ausgewihlt ist. (Dies ist auch der Zustand nach der Erzeugung einer neuen
Modulinstanz.) Bis zum Ende der Managementphase werden die Estelle-Transitio-
nen bestimmt, die endgiiltig zum Schalten ausgewahlt werden sollen, und das En-
de selbst ist durch den Vorgang des endgiiltigen Auswihlens (einer oder mehrerer
Estelle-Transitionen) gekennzeichnet.

Eine Implementation wird die Managementphase tiblicherweise dazu nutzen, fiir
die Modulinstanz und ihre Nachfahren die Wahrheitswerte der Schaltbedingun-
gen der Estelle-Transitionen zu berechnen, um die Schaltbereitschaft feststellen
zu konnen. Anschlielend sollte ein Auswahlalgorithmus, der die im folgenden be-
schriebenen Auswahlbedingungen implementiert, die Entscheidung der endgiiltigen



Auswahl treffen.

AuBerhalb der Managementphase kénnen keine weiteren Estelle-Transitionen aus-
gewihlt werden. In dieser Schaltphase konnen die ausgewéhlten Estelle-Transitio-
nen in einer beliebigen Reihenfolge schalten. Sobald alle ausgewihlten dies getan
haben, beginnt eine neue Managementphase.

Formal beschreiben wir dies alles durch:

(Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
(—tr.Selected A tr.Selected’)
= (Vtrg: trg.Id € a.Trans: -trg.Selected))

Wenn man die Sohn-Modulinstanzen beiseite 148t, dann darf fiir jede Modulin-
stanz immer hdchstens eine Estelle-Transition pro Zyklus zum Schalten ausgewihlt
werden:

(Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
(-tr.Selected A tr.Selected’)
= (Vtrg: trg.Id ¢ a.LocTrans\{tr.Id}:
-(-trg.Selected A trg.Selected’)))

Oder etwas kiirzer formuliert, unter Ausnutzung der eben spezifizierten Eigenschaft,
daf vor dem Auswiihlen einer Estelle-Transition iiberhaupt keine Estelle-Transition
ausgewihlt war:

(Vtr: tr.Id € «a.LocTrans:
(-tr.Selected A tr.Selected’)
= (VYtrg: trg.Id € a.LocTrans\{tr.Id}: —try.Selected’))

Wenn in einer Modulinstanz in der Managementphase keine Estelle-Transition zum
Auswihlen bereit ist, konnen Estelle-Transitionen ihrer Sohn-Modulinstanzen aus-
gewihlt werden. Dies ist die Vorrangregelung zwischen Vater- und Sohn-Modulin-
stanzen. Der Vater hat immer Vorrang. Auf diese Weise vermeidet man in Imple-
mentationen beim Schalten Konflikte zum Beispiel beim Zugriff auf die Variablen
der Schne.

Die auswahlbereiten Estelle-Transitionen hatten wir oben bereits durch das Pradi-
kat tr.Enab beschrieben. Daher spezifizieren wir nun:

(Ftr: tr.Id € a.LocTrans: tr.Enab)
= (Vtr: tr.Id € a.Trans\a.LocTrans:
—(—tr.Selected A tr.Selected’))

(Zur Erinnerung: Die Menge a..LocTrans enthilt die Identifikatoren aller Estelle-
Transitionen der Modulinstanz «, die Menge «.Trans die Vereinigung hieraus mit
den entsprechenden Mengen aller Sohn-Modulinstanzen und weiteren Nachfahren.
Siehe Kapitel 6.7.)

Aufler der Vater-Vorrangregelung unterliegen die Sohn-Modulinstanzen noch wei-
teren Beschrinkungen, zu denen wir nun kommen.

In Kapitel 6.4 hatten wir festgelegt, da8 die Ubersetzungsfunktion zu jeder Modu-
linstanz o eine Aussage iiber die Klasse a.Class machen muf}, die gleich einer der
folgenden Klassen sein muf}:



SystemProcess
Process
SystemActivity
Activity
NonAttrib

Die Syntax von Estelle schrieb dabei fiinf Bedingungen fiir die Klassenattributierung
vor ([BuDe87]):

1) Eine Instanz mit Estelle-Transitionen darf keine NonAttrib-Instanz sein.

2) SystemProcess- oder SystemActivity-Instanzen konnen hochstens eine
NonAttrib-Instanz als Vater haben.

3) Process- oder Activity-Instanzen miissen eine SystemProcess- oder
SystemActivity-Instanz als Vater haben.

4) Process- oder SystemProcess-Instanzen konnen nur Process- oder
Activity-Instanzen als Schne haben.

5) Activity- oder SystemActivity-Instanzen kénnen nur Activity-Instanzen
als Sohne haben.

Folglich brauchen wir fiir Modulinstanzen der Klasse NonAttrib kein besonderes
Auswahlverhalten vorzuschreiben, da sie niemals Estelle-Transitionen besitzen.

Modulinstanzen der Klassen SystemProcess und SystemActivity haben, wenn sie
denn iiberhaupt eine Vater-Instanz besitzen, nur NonAttrib-Instanzen als Ahnen.
(Daher werden sie von diesen niemals bei der Transitionsauswahl blockiert.) Auch
sonst ist die Semantik von Instanzen dieser Klassen so, dafl ihr Auswahlvorgang
ohne irgendwelche weiteren Einschrinkungen stattfinden kann. Formal spezifizieren
wir dies, indem wir keine weitere Konjunktion fiir diesen Fall zur Definition des
Ausfiithrungsmodells hinzufiigen.

Nun endlich kénnen wir zu den angekiindigten weiteren Einschrinkungen kommen.
Gehort eine Instanz zur Klasse SystemProcess oder Process, dann miissen mit dem
Ende der Managementphase alle Sshne®” (und rekursiv auch die weiteren Nachfah-
ren) eine ihrer Estelle-Transitionen zum Schalten auswihlen, sofern sie eine schalt-
bereite besitzen und das Auswéhlen nicht gegen die Vater-Sohn-Vorrangregelung
verstofit. Fiir Instanzen der Klasse SystemActivity oder Activity muf} genau ei-
ne Estelle-Transition der S6hne oder weiteren Nachfahren3® ausgew#hlt werden
(sofern iiberhaupt schaltbereit). Formal heifit dies:

(Vtr: tr.Id € «.Trans:
(-tr.Selected A tr.Selected’)
= ( ( a.Class ¢ {SystemProcess, Process}
= (V3: B.Typ € a.ModDefs A [.Exists:
(3trg: trg.Id € B.LocTrans:
Enabled ( —trg.Selected A trg.Selected’
A LocAusfithrungsmodell(3)))
= (Jtrg: trg.Id € (B.LocTrans:
—-trg.Selected A trg.Selected))
A ( a.Class ¢ {SystemActivity, Activity}
= -(3try: try.Id € «.Trans\{tr.Id}:
—try.Selected A trg.Selected’))))

In dieser Formel erscheint der Ausdruck a.ModDefs, der bisher noch nicht spezifi-
ziert wurde. Dies wollen wir daher gleich nachholen: Den Ausdruck «.LocModDefs
hatten wir in Kapitel 6.4 als die Vereinigungsmenge aller direkten Sohn-Modul-

37 die der Klasse Process oder Activity angehdren miissen
38 die der Klasse Activity angehdren miissen



definitionen definiert. Auf ihrer Basis spezifizieren wir rekursiv die Menge aller
Moduldefinitionen aller Nachfahren «..ModDefs:

O(a.ModDefs = «.LocModDefs
u (UB: B.Typ € a.LocModDefs: (3.ModDefs))

Weiterhin findet man etwa in der Mitte der Formel den Ausdruck

Enabled ( —trg.Selected A trg.Selected’
A LocAusfithrungsmodell(3))

Er sagt aus®®, daB es zum aktuellen Zustand einen Nachzustand geben muf, zu dem
hin die Estelle-Transition try ausgew&hlt wird, und der mit dem Ausfithrungsmo-
dell vertréglich ist. Oder anders ausgedriickt: Es darf nicht verboten sein, dafl trg
ausgewihlt wird, zum Beispiel aufgrund einer entsprechenden Modulattributierung
oder einer sonstigen Einschrankung des Ausfiihrungsmodells. Da diese Aussage auf
der linken Seite einer Implikation steht, wird daraus eine Bedingung, und die rechte
Seite sagt dazu aus, dal trog dann (das heifit, wenn es moglich ist) auch auf jeden
Fall ausgewihlt werden mufl. Ohne die Implikation wire dies lediglich erlaubt. Die
Implikation bedeutet allerdings keinerlei Liveness-Zusage. Denn sie ist selbst wie-
derum nur Teil der Konsequenz des Implikationszeichens in der dritten Zeile, und
dessen Bedingung besteht darin, daf} iberhaupt (mindestens) eine Estelle-Transi-
tion ausgewdhlt wird.

Nachdem nun bereits grofle Teile der Safety-FEigenschaften des Ausfiithrungsmodells
spezifiziert sind, wird es Zeit fiir Zusicherungen, dafl nicht nur nichts Falsches ge-
schieht, sonders dafl auch iiberhaupt etwas geschieht, also fiir Liveness-Zusagen.
Hier soll das Ausfithrungsmodell zwei Eigenschaften zusichern:

1) Wenn eine Modulinstanz in ihrer Managementphase ist und wenn sie dabei
lange genug eine Estelle-Transition zum Schalten auswihlen kann, dann mufl
sie dies schlielich auch tun. (Die Auswahlbereitschaft einer Estelle-Transition
kann auch wieder aufgehoben werden, nimlich sobald pl6tzlich die Auswahlbe-
dingungen einer Estelle-Transition der Vater-Modulinstanz erfiillt werden.)

2) Wenn eine Estelle-Transition zum Schalten ausgew#hlt ist, dann mu$ sie schlief}-
lich auch schalten.

Mit diesen Eigenschaften wird abgesichert, dafl das Gesamtsystem einen Fortschritt
erzielt, sofern dies moglich ist. Estelle macht aber keine Zusagen diber Fairness
bei der nichtdeterministischen Entscheidung zwischen der Auswahl verschiedener
Fortschrittsmoglichkeiten.

Wenn zum Beispiel in einer Modulinstanz fiir zwei Estelle-Transitionen immer die
Schaltbedingungen erfiillt sind, ist es einer Implementation erlaubt, jedesmal eine
der beiden vorzuziehen. Ebenso diirfen einzelne von mehreren Sohn-Modulinstanzen
einer Activity-Instanz stdndig benachteiligt werden.

Die einzige Fairness-Eigenschaft, die im obigen Punkt 1) enthalten ist, ist die, daf3
SystemProcess- und SystemActivity-Instanzen als eigene Teilsysteme gelten, die
jedes fiir sich schlieflich einen Fortschritt erzielen miissen. (Da sie nicht von Vater-
Instanzen blockiert werden konnen.)

39 Die Definition von , Enabled A“ findet sich in Kapitel 3.3. Hilfreicher ist an dieser Stelle
vielleicht aber die alternative Definition, die Lamport in [Lam91] in seinem Kapitel 3.7 gibt.
Man kann dieses Prédikat auch wie folgt syntaktisch definieren: Wenn vq,...,vn sdmtliche
Variablen sind, die in der Aktion A vorkommen, dann sei
Enabled A 2 (Jeq,.--,en: ACeq/vy’,...,en/vn’) s

wobei A(cq/vy’,...,cn/vn’) die Formel bezeichnet, die man erhélt, wenn man die starren
Variablen c; fiir alle Vorkommen der vi’ in A ersetzt.



Formal spezifizieren wir die Liveness-Eigenschaften so:

Ausfiihrungsmodell =
AusfiihrungsmodellOhneliveness
A (Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
WFitr . Selected( —tr.Selected A tr.Selected’
A AusfiihrungsmodellOhneLiveness)
A tr.Selected ~» —tr.Selected)

Die dritte bis fiinfte Zeile spezifizieren formal unsere Forderung aus Punkt 1). Der
»schwache Fairness“-Operator ,,WF¢ (A)“ ist eine ,zusdtzliche Notation“ der TLA
und damit auch der TLA/PT, er ist definiert als:

A

WFs(4) = (0<A>¢) v (x0-Enabled <A>f)

Halbformal, dafiir aber anschaulicher, kann man ihn erkldren als:

Schwache Fairness: O((¢ ausgefiihrt) v (¢ unmdoglich))

Im Gegensatz dazu stiinde die

Starke Fairness: 0((¢ ausgefiihrt) v (00 unmdglich))

mit

SFs(4) = (00<A>¢) v (oo-Enabled <A>g)

Anmerkung: Innerhalb des oben spezifizierten WF-Ausdrucks bedeutet der Zusatz
. A AusfiihrungsmodellOhnelLiveness

zu

—-tr.Selected A tr.Selected’ ,

dafl dieses Auswihlen einer Estelle-Transition vertriglich mit dem sonstigen
Ausfithrungsmodell sein mu$. (ngter oben hatten wir im Zusammenhang mit dem
Enabled-Operator bereits etwas Ahnliches beschrieben.)

Die Eigenschaft aus Punkt 2) wird mit dem ,leads-to“-Operator ,~“ spezifiziert.

In Kapitel 5.1 wurde diese ,zusétzliche Notation“ aus der TLA in die TLA/PT
iibernommen, sie war definiert als:

F~G 2 O = o0)

Mit diesen weiteren Spezifikationen ist bereits ein vereinfachtes Ausfithrungsmodell
beisammen. Es fehlen lediglich noch die quantitativen Zeitaspekte. (Die Definition
der einzelnen Operationen in den Transitionsriimpfen, zum Beispiel die Definition
der Modulinstanz-Initialisierung mittels der Operation Init, gehort zur detaillier-
ten Ausarbeitung der Ubersetzungsfunktion fiir die einzelnen Estelle-Konstrukte
aus Kapitel 6, aber nicht zum Ausfiihrungsmodell.)

Daher fassen wir die bisherige Arbeit zu einem Ausfithrungsmodell zusammen, in
dem lediglich noch die quantitativen Zeitaspekte fortgelassen sind:

Zuerst wiederum die Definitionen
A1l = (Sys, Attach, Connect)

und



LocAusfithrungsmodell (o) 2
(VB: B.Typ € a.LocModDefs A (.Exists: LocAusfiihrungsmodell(3))
A (a.ModDefs =  «.LocModDefs
u (UB: B.Typ € a.LocModDefs: (3.ModDefs))
A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
tr.Enab = tr.Provided A tr.When A «.State € tr.From)
A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
[ (-tr.Selected A tr.Selected’)
= ( tr.Enab
A (Vtrg: trg.Id € a.Trans: —trg.Selected)
A (Vtrg: trg.Id € a.LocTrans\{tr.Id}: —trg.Selected’)
A (Vtrg: trg.Id € a.LocTrans A trg.Priority < tr.Priority:
—-trg.Enab)
(Change. (| Jtrg: try.Id € Sys.Trans:
{tra.Selected}))p11)Jtr.Selected
A [ (tr.Selected A —tr.Selected’)
= ((tr.EffectPT).(Change.{tr.Selected}))p11]tr.Selected)
A ( (Ftr: tr.Id € a.LocTrans: tr.Enab)
= (Vtr: tr.Id ¢ a.Trans\a.LocTrans:
[-(-tr.Selected A tr.Selected )]y Selected)
A (Vtr: tr.Id € a.Trans:
[ (-tr.Selected A tr.Selected’)
= ( ( a.Class ¢ {SystemProcess, Process}
= (V8: B.Typ € a.ModDefs A [.Exists:
(3trg: trg.Id € fB.LocTrans:
Enabled ( —trg.Selected A trg.Selected’
A LocAusfiihrungsmodell(3)))
= (3trg: trg.Id € B.LocTrans:
—~trg.Selected A trg.Selected))
A ( a.Class € {SystemActivity, Activity}
= —-(3trg: trg.Id € «.Trans\{tr.Id}:
—trg.Selected A trg.Selected)))]tr. Selected)

>

und

IniDefs =
O(Sys.Ini.Selected € Boolean)

A Sys.Ini.Selected
A O[-(=Sys.Ini.Selected A Sys.Ini.SelectedQ]sys_Ini_selected
A O(C Sys.Ini.Selected

= (Vtr: tr.Id € Sys.Trans: —tr.Selected))
A ©(=Sys.Ini.Selected)
A O[ (Sys.Ini.Selected A —Sys.Ini.Selected’)

=( ( Sys.IniTrans # {}

= (Jtr: (tr.Id € Sys.IniTrans):
((tr.Effect PT). (Change.{Sys.Ini.Selected}))11))
A(C Sys.IniTrans = {}

:’(Change-{SYS-Ini-seleCted})All))]Sys.Ini.Selected

und



AusfihrungsmodellOhneLiveness =
OLocAusfithrungsmodell (Sys)
A IniDefs
A O[(3tr: tr.Id ¢ Sys.Trans U {Sys.Ini.Id}:
tr.Selected # tr.Selected)]p7]

Und darauf aufbauend die eigentliche Spezifikation des Ausfithrungsmodells:

Ausfilhrungsmodell e
AusfiihrungsmodellOhnelLiveness
A (Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
WFtr . Selected( —tr.Selected A tr.Selected’
A AusfiihrungsmodellOhnelLiveness)
A tr.Selected ~» —tr.Selected)



7.2 Das Ausfithrungsmodell mit quantitativen
Zeitaspekten

Nun sind nur noch die quantitativen Zeitaspekte zu erginzen. Gegen Ende von Ka-
pitel 4.1 (, Auswahl einer grundsitzlichen Semantikdefinitionsmethode fiir Estelle“)
haben wir uns bereits fiir ein Grundkonzept zur Zeitdarstellung entschieden.

Das an allen Orten gleichmiflige Voranschreiten der Zeit sollte durch einen einzi-
gen, unabhingigen ,, Zeit-Prozef3“ dargestellt werden. Die Estelle-Spezifikation soll-
te (mit Hilfe der Delay-Klauseln) Zugriff lediglich auf Zeitdifferenzen haben, nicht
aber auf absolute Zeitpunkte. Damit wurde die notwendige gleichmiflige Verrin-
gerung von Rest—Verzogerungszeiten spezifizierbar, ohne fiir eine Implementation
mehr annehmen zu miissen als die Existenz der universellen physikalischen Zeit nach
Newton.

Den Zeit-Prozef} stellen wir durch die separate TLA/PT-Variable Clock dar, die
eine reelle Zahl als Wert haben soll. Damit ordnen wir jedem Gesamtsystemzustand
einen Zeitpunkt zu. In Kapitel 4.1 wurde die Forderung des ISO-Standards {iber-
nommen, daf} jede Berechnungsfolge in die Zukunft fiihrt, niemals aber zuriick in
die Vergangenheit:

OClock € Real
A O[Clock’ > Clockl(yock

Wenn sich also der Wert der Variablen Clock #ndert, dann kann er nur grofler
werden. Weiterhin war gefordert, daf er groler werden muj$, wenn ein Berechnungs-
schritt stattfindet, der nicht nur ein Stotterschritt ohne Verdnderungen ist:

o[Clock’ > Clocklpyy

(Es wiichst der Wert von Clock, oder das Gesamtsystem All bleibt gleich. Und
wenn sich A1l nicht veréndert, dann darf der Wert von Clock ebenfalls zunehmen,
muf es aber nicht.)

Damit ist die Spezifikation des unabhingigen Zeitprozesses vollstindig. Die Auf-
merksamkeit kann sich nun auf die Verzogerungszeiten von Estelle-Transitionen
richten.

Eine Delay-Klausel driickt erstens aus, dafy die Estelle-Transition nicht gleich nach
dem Beginn ihrer sonstigen Auswahlbereitschaft ausgew&hlt werden darf. Vorher
muf erst eine gewisse Zeitspanne verstreichen, in der ihre anderen Auswahlbedin-
gungen weiterhin ununterbrochen erfiillt sein miissen. Genauer gesagt diejenigen
Bedingungen, die aus der When-, der Provided- und der From-Klausel entstehen.
Die Léange dieses Zeitintervalls war fiir eine Estelle-Transition tr durch das Ergebnis
der Ubersetzungsfunktion, wie in Kapitel 6.7 beschrieben, gleich tr.Delay1.

Solange keine Delay-Klausel fiir die Estelle-Transitionen spezifiziert ist, gilt die
in Kapitel 7.1 spezifizierte Liveness-Forderung, daf} eine Estelle-Transition schlief}-
lich zum Schalten ausgewdhlt werden mufl, wenn dies nur lange genug moglich
ist. Nun gibt es aber noch einen zweiten durch die Delay-Klausel festgelegten
Wert, den Wert tr.Delay2, der grofler oder gleich tr.Delay1l sein mufl. Erst wenn
diese Zeitspanne verstrichen ist, soll die Liveness-Forderung in Kraft treten, daf}
die Estelle-Transition schliefllich ausgewihlt werden mufl, wenn dies moglich ist.
Vorher ist es einer Implementation erlaubt zu handeln, aber sie ist nicht dazu ver-
pflichtet. tr.Delay2 kann auch den Wert Unendlich besitzen, in welchem Falle die
Liveness-Forderung niemals wirksam werden soll.

Um feststellen zu kénnen, wielange die Bedingungen aus den drei oben genannten
Klauseln schon erfiillt sind, brauchen wir nur das Pridikat tr.Enab fiir eine Estelle-



Transition tr zu betrachten.

Nicht enthalten im Pridikat tr.Enab sind die Auswahlrestriktionen, die sich daraus
ergeben, ob sich zum Beispiel die Modulinstanz gerade nicht in einer Management-
phase befindet oder ob eine Estelle-Transition der Vater-Modulinstanz Vorrang
hat. Laut dem ISO-Standard, Kapitel 9.6.3 bis 9.6.5, und auch [BuDe87] beein-
fluBBt dies das Ablaufen der Verzogerungsuhren nicht. (Der Sinn dieser Regelung ist,
sogenannte , Timeouts® einfach spezifizieren zu konnen. Und diese Verzdgerungen
werden {iblicherweise bestimmt durch die Bedingungen, die in den drei genannten
Klauseln spezifiziert werden.)

Nachdem wir die Bedingungen fiir den Start der Zeitverzogerung aufgestellt haben,
konnen wir zur Verzogerung selbst kommen. Im ISO-Standard werden jeder Estelle-
Transition zwei ,Fieruhren“ zugeordnet, die entweder mit dem Fortschreiten der
Zeit langsam ablaufen konnen, oder die in einem Zustand auch nicht aktiviert sein
konnen. Die Beschreibung dieser Vorgénge ist recht aufwendig, unter anderem auch,
weil ausfiihrlich spezifiziert werden muf, daf} alle ,Eieruhren® gleichschnell laufen
sollen, wenn sie laufen. Und ebenso aufgrund vieler Fallunterscheidungen, weil den
Uhren entweder ein nichtnegativer reeller Wert fiir die verbleibende Zeit, oder aber

ein spezieller Wert ,, ! fiir das Nicht-Aktiviert-Sein zugeordnet wird.

Da unsere Semantikdefinition inhaltlich moglichst dhnlich zu der im ISO-Standard
sein sollte, sehen wir uns gezwungen, die aufwendige Semantik der Delay-Klauseln
zu iibernehmen. (Auch wenn uns die TLA /PT-Formalisierung erlauben wird, eini-
ges zusammenzufassen und damit zu vereinfachen; siehe unten.) Diese aufwendige
Semantik ist ein deutliches Handicap bei der Verifikation von Estelle-Spezifikatio-
nen, da eine so grundlegende Sache wie das Auswéhlen einer Estelle-Transition
zum Schalten recht aufwendig wird. Argumentationen iiber eine ganze Kette von
schaltenden Estelle-Transitionen werden damit zu entsprechend sehr umfangreichen
Ausdriicken fithren. Ein Ausweg fiir die Praxis wird darin bestehen, sich moglichst
auf Estelle-Spezifikationen ohne Delay-Klauseln zu beschrénken und in einem er-
sten Schluffolgerungsschritt die Formel fiir das Ausfiihrungsmodell zu vereinfachen.
(Mit einem Ergebnis etwa wie die bisher eingefiihrte Formel vom Ende des Kapi-
tels 7.1.)

Dafl die Delay-Klausel einen derartigen Aufwand erzeugt, diirfte prinzipbedingt
sein. Die Verifikation von Systemen mit quantitativen zeitlichen Eigenschaften
macht generell grofle Schwierigkeiten, da der ,,Zeit-Proze“ fiir die einzelnen Aktio-
nen auf eine sehr komplexe Weise die moglichen Reihenfolgen teilweise einschrénkt.
Insofern ist es nicht erstaunlich, dafl Estelle-Spezifikationen fiir die Verifikation
schwer zu handhaben werden, sobald quantitative Zeitaspekte ins Spiel kommen.
Bedauerlich ist lediglich, dafl die Grundsatzentscheidung bei der Entwicklung von
Estelle, quantitative Zeitaspekte mit aufzunehmen, jede Definition eines vollstandi-
gen Ausfiihrungsmodells erheblich uniibersichtlicher macht. Der einzige Lichtblick
ist, da8 es uns die TLA/PT erlaubt, mit Hilfe von Schlufifolgerungsregeln das
Ausfithrungsmodell fiir eine bestimmte Estelle-Spezifikation zu vereinfachen, wenn
die entsprechenden Eigenschaften niemals zum Zuge kommen kénnen.

Was die beiden genannten speziellen Punkte betrifft, die die Ubersichtlichkeit der
Definition im ISO-Standard besonders beeintrichtigen, so werden wir versuchen,
durch eine etwas andere Losung eine Verbesserung zu erzielen.

Im ISO-Standard wird eine nicht laufende Verzogerungsuhr durch den speziellen
Zeitwert ,,1“ dargestellt. Hier definieren wir stattdessen ein spezielles Pridikat, das
ausdriickt, ob die Uhr 1uft. (Und wenn sie nicht 1duft, dann machen wir einfach
keine Vorgaben fiir den Wert der Uhr.)

Weiterhin benétigt der ISO-Standard eine halbe Seite Formeln, um zu spezifizieren,



dafl alle Verzogerungsuhren mit der gleichen relativen Geschwindigkeit ablaufen,
und daf} sie tiberhaupt und in die richtige Richtung laufen. Dies vereinfachen wir
durch den Bezug auf den bereits eingefiihrten ,,Zeit-Prozefl“ Clock.

Ansonsten werden wir uns im folgenden aber sehr dicht an Kapitel 9.6.5 des ISO-
Standards halten, um moglichst keine Differenzen in der Bedeutung aufkommen zu
lassen.

Jeder Estelle-Transition sind in jedem Zustand, sofern ihre Uhr lduft, zwei Verzoge-
rungswerte zugeordnet. In TLA/PT stellen wir dies durch eine Verbundvariable
Timer mit den drei Komponenten Running, 1 und 2 dar. Jede dieser drei Kompo-
nenten besitzt die gleiche Unterstruktur. Und zwar sollen es jeweils Feldvariablen
sein, deren Indexmenge die Menge der Identifikatoren der Estelle-Transitionen um-
faft. Formal spezifizieren wir:

O(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
Timer.Running[tr.Id] € Boolean
A ( Timer .Running[tr.Id]
= ( Timer.1[tr.Id] € Real
A Timer.2[tr.Id] ¢ Real u {Infinity})))

Dabei beschreibt Real die Menge der reellen Zahlen. Infinity ist ein spezieller
Zeitwert, der eine unendlich lange Restverzogerungszeit spezifiziert. Es muf} gelten:

o(Vx: x € Real: x < Infinity A x + Infinity = Infinity)
(Damit folgt, dafl gilt: o(Infinity ¢ Real))

Die Verzogerungsuhren haben wir nicht als eine weitere Komponente der grofien
Verbundvariablen Sys spezifiziert, da wir bereits spezifiziert haben, daf} sie sich
nicht verdndert, solange nicht wenigstens eine Estelle-Transition ausgewdhlt wird
oder schaltet. Dies ist aber keine notwendige Bedingung dafiir, da} die Verzoge-
rungsuhren gestartet oder gestoppt werden, wie wir gleich noch sehen werden.

Die Komponenten der Verbundvariablen Timer miissen gewisse grundséatzliche Ei-
genschaften erfiillen, wie sie im ISO-Standard, Kapitel 9.6.4, Abschnitt (a), be-
schrieben sind:

o(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
Timer.Running[tr.Id]
= Timer.1[tr.Id] < Timer.2[tr.Id])

(Die restlichen Bedingungen aus diesem Abschnitt sind bereits durch unsere
verinderte Darstellung der Uhren automatisch erfiillt.) Auch diese Eigenschaft wird
sich aus den im folgenden spezifizierten Eigenschaften ableiten lassen, so daf§ wir
sie nicht mehr explizit auffithren miissen.

In Abschnitt (b) dieses Kapitels des ISO-Standards wird gefordert, daf} im priin-
itialen Zustand des Systems alle Uhren abgeschaltet sind:

(Vtr: tr.Id € Sys.Trans: —Timer.Running[tr.Id])

Es ist dort nicht weiter erwdhnt, aber diese Forderung muf} selbstverstdndlich auch
entsprechend fiir jede spiter neu erzeugte Modulinstanz gelten. (Allerdings gehért
die Modulinstanzerzeugung mittels der Init-Operation wie erwihnt bereits nicht
mehr zur Thematik des Aufithrungsmodells, also von Kapitel 7.)

In Abschnitt (¢) wird das An- und Abschalten sowie das Laufen der Uhren
beschrieben:

(1) AuBerhalb der Managementphase werden keine Uhren angehalten oder gestartet:



o( ..
A (Vtr: tr.Id ¢ «.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:
tr.Selected
= (Vtrg: trg.Id € a.Trans: Unchanged Timer.Running[trg.Id])))

(Anmerkung: Auch dies ist eine TLA/PT-Formel der Form o[Alg, da
(o Unchanged £) = (o f'=f) = (o[Falsels) )

(2) In der Managementphase gilt:
(I) Wenn eine Uhr angestellt wird, dann war die Estelle-Transition schaltbereit,
wurde aber nicht ausgewahlt, und die Verzogerungswerte sind zuléssig:

o(
A (Vtr: tr.Id € a.Trans A «.Class € {SystemProcess,
SystemActivity}:

[ (-Timer.Running[tr.Id] A Timer.Running[tr.Id]")

= ( tr.Enab
A —tr.Selected’
A 0 < tr.Delayl < tr.Delay2
A Timer.1[tr.Id]’ = Clock + tr.Delayl
A Timer.2[tr.Id]’ = Clock + tr.Delay2) ]I Tiper.Runningltr.Id]))

(Anmerkung: Die Bedingung, dafl dies nur in der Management-Phase ge-
schehen kann, folgt wegen (1) bereits daraus, dafl sich die Zustandsfunktion
Timer.Running[tr.Id] verdndert.)

(II) Wenn eine Uhr abgestellt wird, dann war die Estelle-Transition entweder nicht
mehr schaltbereit, oder sie wurde ausgewéhlt:

o(
A (Vtr: tr.Id € «.Trans A a.Class € {SystemProcess,
SystemActivity}:
[ (Timer.Running[tr.Id] A —Timer.Running[tr.Id]’)
= ( —tr.Enab

v tr'seleCtedQJTimer.Runningtr.Idp)

Zusammen mit der von der Ubersetzungsfunktion gelieferten Aussage, daf sich die
Variablen tr.Delayl und tr.Delay2 wéhrend der ,,Lebenszeit einer Modulinstanz
nicht #ndern kénnen, kénnen wir die Formeln aus (I) und (II) zusammenfassen zu:

a(
A (Vtr: tr.Id € «.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:

[ Timer.Running[tr.Id]’

= ( tr.Enab
A —tr.Selected’
A 0 < tr.Delayl < tr.Delay2)]Timer.Runningltr.Id]

A [ (~Timer.Running[tr.Id] A Timer.Running[tr.Id]’)

= ( Timer.1[tr.Id]’ = Clock + tr.Delayl

A Timer.2[tr.Id]' = Clock + tr.Delay2)ITimer.Runningftr.Id]))

Dabei sagt die erste Hélfte der Formel: Wenn sich die Variable
Timer.Running[tr.Id] &ndert, dann muf sie den richtigen Wert annehmen. Solan-
ge die Managementphase nicht endet, ist die Variable allerdings zu keiner Anderung
verpflichtet. (Dies ergibt sich dadurch, daf die Eigenschaft als TLA /PT-Formel spe-
zifiziert wurde, weshalb die Aktion immer auch durch einen Stotterschritt ersetzt



werden kann.)

Die zweite Hilfte der Formel sagt unverindert, dafl bei einem Einschalten der Uhr
die Verzogerungswerte richtig gesetzt werden miissen. Dieser Teil mit den Wirkun-
gen des Einschaltens ist nun von den Bedingungen fiir das Einschalten getrennt.

(3) Am Ende einer Managementphase, also bei dem Auswéhlen von Estelle-Tran-
sitionen, gilt:

(I) Wenn die Uhr abgeschaltet war, wenn die Estelle-Transition schaltbereit war,
wenn sie aber nicht ausgewahlt wird und wenn die Verzogerungswerte korrekt sind,
dann muf} die Uhr gestartet werden:

o(
A (Vtr: tr.Id € «.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:
[ (~tr.Selected A tr.Selected’)
= (Vtrg: trg.Id € a.Trans:
( —Timer.Running[trg.Id]
A trg.Enab
A ﬁtIQ.Selected'
A 0 < trg.Delayl < trg.Delay?2)
= Timer.Running[tro.Id]1 )]ty Selected))

(Die Startwerte fiir die Uhr haben wir bereits bei Punkt (2) spezifiziert. Der ISO-
Standard muf hier aufgrund seiner ungiinstigeren Darstellung eine Aussage doppelt
spezifizieren.)

(II) Wenn die Estelle-Transition nicht schaltbereit war, oder sie nun ausgewéihlt
wird, dann muf} die Uhr abgeschaltet werden:

o(
A (Vtr: tr.Id ¢ «.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:

[ (-tr.Selected A tr.Selected’)

= (Vtrg: trg.Id € a.Trans:
( —trg.Enab
V trg.Selected’)

:»ﬁTimer.Running[tIQ.Id]@]tr.selected)))

Ebenso wie bei Punkt (2) kénnen wir Punkt (3)(I) und (3)(II) zusammenfassen:

o(
A (Vtr: tr.Id € «.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:

[ (~tr.Selected A tr.Selected’)

= (Vtrg: trg.Id € «.Trans:
Timer.Running[try.Id]’

= ( trg.Enab

A —trg.Selected’
A 0 < trg.Delayl < trg.Delay2))]liy Selected))

Man erkennt plotzlich, dafl es sich um fast dieselbe Aussage handelt wie bei dem er-
sten Teil von Punkt (2), nur dafl hier das Ende der Managementphase als zusitzliche
Bedingung auftritt und daf in diesem Falle die Aktion nicht mehr durch einen Stot-
terschritt ersetzt werden darf. Wir fassen daher auch Punkt (2) und (3) insgesamt
zusammen:



o( ..
A (Vtr: tr.Id ¢ «.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:
(Vtrg: trg.Id € «.Trans:
[ ( (Timer.Running[try.Id] # Timer.Running[try.Id]")
v (-tr.Selected A tr.Selected’))
= ( Timer.Running[trg.Id]’
= ( trg.Enab
A —trg.Selected’
A 0 < trg.Delayl < trg.Delay2))

](Timer.Runnin@trQ-Iﬂ,tr.Selected))
A [ (-Timer.Running[tr.Id] A Timer.Running[tr.Id]")
= ( Timer.1[tr.Id]’ = Clock + tr.Delayl
A Timer.2[tr.Id]' = Clock + tr.Delay2)ITimer.Runningftr.Id]))

Die erste Hilfte der Formel sagt nun: Falls der ,Uhrenschalter®
Timer.Running[tr.Id] innerhalb der Managementphase seine Stellung #ndert,
dann muf} er dabei die richtige Stellung einnehmen. Und am Ende der Manage-
mentphase mufl es das auf jeden Fall tun.

Die zweite Hilfte der Formel sagt unversindert, dafl bei einem Einschalten der Uhr
die Verzogerungswerte richtig gesetzt werden miissen.

Punkt (4) dieses Kapitels des ISO-Standards spezifiziert ausfiihrlich das gleichm#fi-
ge Laufen aller Uhren. Wir miissen aufgrund unserer Darstellung mit einer allgemei-
nen Zeit Clock lediglich spezifizieren, daf§ die von den Uhr-Variablen festgehaltenen
Endzeitpunkte nicht verdndert werden diirfen, solange die Uhren laufen:

o(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
Timer .Running[tr.Id]
= ( Unchanged Timer.1.[tr.Id]
A Unchanged Timer.2.[tr.Id]))

Punkt (d) spezifiziert eine Liveness-Zusage, nach der die Zeit schliellich voran-
schreiten muf}. Dies haben wir bereits dadurch in TLA/PT spezifiziert, daf} einer-
seits das System einen Fortschritt erzielen mufl und andererseits die Zeit bei einem
Systemfortschritt ebenfalls voranschreiten muf.

Nun endlich kénnen wir die Spezifikation des Auswéhlens einer Estelle-Transition
um die Verzdgerungsbedingung ergénzen.

Sie darf ausgew#hlt werden, wenn einerseits die normalen Bedingungen erfiillt sind
und andererseits erstens der erste Verzogerungswert tr.Delayl gleich Null ist oder
zweitens der erste Verzogerungszeitpunkt Timer.1[tr.Id] vorbeiist. Daher miissen
wir in unserem bisherigen, vereinfachten Ausfithrungsmodell den Ausdruck tr.Enab
ersetzen durch tr.DelayEnab:

tr.DelayEnab
= tr.Enab
A ( (tr.Delayl = 0 A 0 < tr.Delay2)
v (Timer.Running[tr.Id] A Timer.1[tr.Id] < Clock))

Anmerkung: An dieser Stelle kann man beim Verifizieren seine Formeln entschei-
dend vereinfachen, wenn fiir einige oder noch besser alle Estelle-Transitionen
gilt, da8 tr.Delayl = 0 (und 0 < tr.Delay2) ist. Damit kann man die letzten
beiden Zeilen eliminieren, wodurch der gesamte Bezug auf die Uhren abgekoppelt



wird.

Als néchstes betrachten wir die Liveness-Zusagen. Eine davon mufl im Lichte des
zweiten Verzogerungswertes leicht revidiert werden, denn eine Estelle-Transition
soll nicht zwangsweise ausgewahlt werden, solange ihre zweite Uhr nicht abgelaufen
ist.

Bisher hatten wir die folgende ,schwache Fairness“-Bedingung spezifiziert:

(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
WFtr.Selected( —tr.Selected A tr.Selected’
A AusfithrungsmodellOhneLiveness))

Daher spezifizieren wir dies nun mit der zusitzlichen Randbedingung;:

(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
WFtr.Selected( -—tr.Selected A tr.Selected
A AusfiihrungsmodellOhneliveness
A Timer.Running[tr.Id] A Timer.2[tr.Id] < Clock))

Weiterhin bené6tigen wir noch eine zusétzliche Liveness-Bedingung, die sicherstellt,
dafl eine Verzogerungsuhr schiefllich auch gestartet wird, wenn dies lange genug
moglich ist:

(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
WFTimer.Runninghr.Id]( —-Timer.Running[tr.Id] A Timer.Running[tr.Id]’
A AusfithrungsmodellOhneLiveness))

Ohne diese Bedingung konnte ein System sonst in der Managementphase ,,héngen-
bleiben“, wenn es zwar keine Estelle-Transition auswihlen kann, aber zumindest
eine Verzogerungsuhr dafiir starten konnte.

Nun konnen wir endlich alle Ergebnisse des Kapitels 7 zusammenfassen:

Zuerst wiederum die Definitionen
All = (Sys, Attach, Connect)
und

LocTimerDefs(a) =
(Vtr: tr.Id ¢ a.Trans A «.Class ¢ {SystemProcess,
SystemActivity}:
( tr.Selected
= (Vtrg: trg.Id € a.Trans: Unchanged Timer.Runningl[tro.Id]))
A (Vtrg: trg.Id € a.Trans:
[ ( (Timer.Running[trg.Id] # Timer.Running[try.Id]’)
v (-tr.Selected A tr.Selected’))
= ( Timer.Running[trg.Id]’
= ( trg.Enab
A —trg.Selected’
A 0 < trg.Delayl < trg.Delay2))

](Timer.RunningtIQ-Id,tr.Selected))
A [ (-Timer.Running[tr.Id] A Timer.Running[tr.Id]’)
= ( Timer.1[tr.Id]’ = Clock + tr.Delayl
A Timer.2[tr.Id]' = Clock + tr-Delay?)]Timer.Runningtr.Idp

und



LocAusfiihrungsmodell (o) =
LocTimerDefs(a)
A (VB: B.Typ € a.LocModDefs A [.Exists: LocAusfithrungsmodell(f))
A (a.ModDefs = @.LocModDefs
u (UB: B.Typ € a.LocModDefs: (3.ModDefs))
A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
tr.Enab = tr.Provided A tr.When A «.State € tr.From
A ( tr.DelayEnab
= tr.Enab
A ( (tr.Delayl = 0 A 0 < tr.Delay2)
v (Timer.Running[tr.Id] A Timer.1[tr.Id] < Clock))))
A (Vtr: tr.Id € a.LocTrans:
[ (~tr.Selected A tr.Selected’)
= ( tr.DelayEnab
A (Vtrg: tro.Id € a.Trans: —trg.Selected)
A (Vtrg: trg.Id € a.LocTrans\{tr.Id}: —try.Selected’)
A (Vtrg: tro.Id € a.LocTrans A trg.Priority < tr.Priority:
—trg.DelayEnab)
(Change. (| Jtrg: trg.Id € Sys.Trans:
{trg.Selected})) p11)Jtr.Selected
A [ (tr.Selected A —tr.Selected’)
= ((tr.EffectPT).(Change.{tr.Selected}))p11]tr.Selected)
A ( (3tr: tr.Id € a.LocTrans: tr.DelayEnab)
= (Vtr: tr.Id € a.Trans\a.LocTrans:
[-(-tr.Selected A tr.Selected )]ty Selected)
A (Vtr: tr.Id € a.Trans:
[ (-tr.Selected A tr.Selected’)
= ( ( a.Class ¢ {SystemProcess, Process}
= (VB: B.Typ € a.ModDefs A (.Exists:
(3trg: trg.Id € B.LocTrans:
Enabled ( —trg.Selected A trg.Selected’
A LocAusfiihrungsmodell(f3)))
= (Jtrg: try.Id € B.LocTrans:
—~trg.Selected A trg.Selected))
A ( a.Class € {SystemActivity, Activity}
= -(3trg: tro.Id € «.Trans\{tr.Id}:
—trg.Selected A trg.Selected’)))]ir. Selected)

>

und

TimerDefs =
OClock € Real
A O[Clock’ > Clockleiock
A O[Clock’ > Clocklpig
A O(Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
Timer.Running[tr.Id] € Boolean
A ( Timer.Running[tr.Id]
= ( Timer.1[tr.Id] € Real
A Timer.2[tr.Id] € Real u {Infinity}
A Unchanged Timer.1. [tr.Id]
A Unchanged Timer.2.[tr.Id])))
A O(Vx: x € Real: x < Infinity A x + Infinity = Infinity)
A (Vtr: tr.Id € Sys.Trans: —Timer.Running[tr.Id])

und



IniDefs =

O(Sys.Ini.Selected € Boolean)

A Sys.Ini.Selected

O[-(=Sys.Ini.Selected A Sys.Ini.SelectedQ]sys_Ini.selected
A O(C Sys.Ini.Selected

= (Vtr: tr.Id € Sys.Trans: —tr.Selected))
A ©(=Sys.Ini.Selected)
A O[ (Sys.Ini.Selected A —Sys.Ini.Selected’)

=( ( Sys.IniTrans # {}

= (Jtr: (tr.Id € Sys.IniTrans):
((tr.Effect PT) . (Change.{Sys.Ini.Selected}))11))
AC Sys.IniTrans = {}

= (Change.{Sys.Ini.Selected})711))]1Sys.Ini.Selected

>

und

AusfiihrungsmodellOhnelLiveness =
OLocAusfithrungsmodell (Sys)
A TimerDefs
A IniDefs
A O[(3tr: tr.Id ¢ Sys.Trans U {Sys.Ini.Id}:
tr.Selected # tr.Selected’)]pj;

Und darauf aufbauend die eigentliche Spezifikation des Ausfithrungsmodells:

Ausfilhrungsmodell E
AusfihrungsmodellOhneliveness
A (Vtr: tr.Id € Sys.Trans:
WFir . Selected( —tr.Selected A tr.Selected’

A AusfiihrungsmodellOhnelLiveness
A Timer .Running[tr.Id] A Timer.2[tr.Id] < Clock)

A WFTimer.RunningWr.Id]( —-Timer.Running[tr.Id] A Timer.Running[tr.Id]’

A AusfithrungsmodellOhneLiveness)
A tr.Selected ~» —tr.Selected)

Eine Bewertung des hiermit Erreichten werden wir in Kapitel 8 vornehmen.



8. Ergebnisse

In diesem Kapitel soll zusammengefafit werden, was in dieser Arbeit durchgefiihrt
wurde und was damit erreicht wurde. Im nichsten Kapitel folgt dann noch ein
Ausblick, in welche Richtungen fortsetzende Arbeit sinnvoll erscheint.

Urspriinglich wurde diese Arbeit begonnen mit der Aufgabenstellung, fiir Estelle
ein Ausfithrungsmodell formal zu definieren. Denn der ISO-Standard [ISO89a],
der Estelle definiert, tut dies nicht formal und nicht versténdlich genug, um das zu
ermdglichen, was wir als einen der Hauptnutzen einer Formalisierung von Estelle an-
sehen: Namlich die Eigenschaften einer Estelle-Spezifikation analysieren zu kénnen
und sie gegen eine (noch) abstraktere formale Beschreibung verifizieren zu konnen.
(Der zweite wichtige Nutzen ist eine Prizisierung der nach wie vor vorhandenen
natiirlichsprachlichen Beschreibung, damit ein Anwender Zweifelsfiille entscheiden
kann. Siehe Kapitel 1.)

Weiterhin war Teil der Aufgabenstellung, das Estelle-Ausfiihrungsmodell auf der
Grundlage pridikatenlogischer Zusicherungen fiir die Estelle-Transitionen zu defi-
nieren. Leider stellte es sich heraus, dafl dies nicht moglich ist. Deshalb haben wir
zunichst grundsitzlich untersucht und herausgefunden, auf welche Weise man die
Semantik von Estelle iiberhaupt fiir die genannten Zwecke am geeignetsten beschrei-
ben kann.

Die Semantikdefinitionsmethoden (fiir sequentielle Programme) lassen sich einteilen
in die Ubersetzersemantik, die operationale Semantik, die denotationale Semantik
und die axiomatische Semantik. Die Reihenfolge der Aufzihlung gibt gleichzeitig
auch eine Zunahme der Eignung fiir die Verifikation an. (Siehe Kapitel 3.)

Eine denotationale und eine axiomatische Semantik als Grundlage fiir eine Defi-
nition der Semantik von Estelle schieden aber aus, da mit Estelle keine Systeme
spezifiziert werden, die genau eine Eingabe bekommen und (hochstens) eine Ausga-
be liefern. Stattdessen werden mit Estelle mogliche Abfolgen von Systemzustinden
spezifiziert - oder bei anderer Betrachtung Folgen von Zustandsiibergidngen, inklusi-
ve Kommunikation. Auf jeden Fall aber Folgen von Schritten. Nur eine operationale
Semantik kann dies gut darstellen.

Estelle dient insbesondere dazu, verteilte Systeme zu spezifizieren. Daher mufite
entschieden werden, auf welche Weise Nebenliufigkeit dargestellt werden soll. Es
wurde festgestellt, dafl mit Estelle das zuldssige Verhalten eines Systems spezifiziert
wird, also das, was beobachtbar ist, aber nicht die Griinde fiir dieses Verhalten.
Daher wurde das Konzept der Kausalitéit in der Beschreibung nicht benétigt. Und
so konnte ,,Nebenldufigkeit“ gleichgesetzt werden mit ,, Nichtdeterminismus bei der
Wahl der Reihenfolge“. Als Konsequenz hiervon reichten gewthnliche total geord-
nete Folgen (,,Ausfiihrungspfade) fiir die Beschreibung der Semantik von Estelle
aus, Teilordnungen waren nicht notwendig.

Es wurden die Methoden untersucht, mit denen ein Transitionssystem verifiziert
werden kann, also ein operational definiertes System. Es ergab sich (unter ande-
rem), dafl es ausreichend und angemessen ist, Estelle-Transitionen mit pridika-
tenlogischen Mitteln darzustellen. Weiterhin ergab sich, dafl Lamports temporale
Logik der Aktionen (TLA, [Lam91]) alle wichtigen Methoden unterstiitzt.

Urspriinglich hatten wir beabsichtigt, einen Ansatz zur Semantikdefinition zu ver-
folgen, bei dem die operationale Semantik durch einen expliziten abstrakten Au-
tomaten angegeben wird, so dafl dessen aktueller Zustand durch eine komplizierte
Struktur aus Tupeln und Mengen definiert wiirde. Hierauf wiirde dann eine ent-
sprechende Zustandsiibergangsrelation definiert werden. Der ISO-Standard beruht



auf einem solchen Ansatz. Aber es zeigte sich, dafl die Tupel viel zu umfangreich
und dadurch zu uniibersichtlich wurden, um mit ihnen noch irgendwie praktisch
arbeiten zu konnen. Daher entschlossen wir uns, den Automaten nicht explizit an-
zugeben und stattdessen seine Eigenschaften auf der Basis der Priadikatenlogik zu
spezifizieren. Alle Komponenten des Gesamtzustandes werden durch einzelne Va-
riablen beschrieben, und man braucht sich nur auf die jeweils relevanten Teile zu
beziehen, sowohl bei der Systembeschreibung, wie auch bei der Argumentation iiber
einzelne Eigenschaften des Systems. Im Rahmen dieser Entscheidung stieflen wir auf
die TLA, und sie bietet genau die gewiinschte Art der Darstellung des Zustandes.
Auch ihre , Aktionen“, die Zustandsiiberginge, ermdglichen es, auf die gleiche Weise
jeweils nur {iber Teile des Systems zu reden.

Da Estelle auf erweiterten endlichen Automaten aufbaut, spielen die Estelle-Tran-
sitionen eine sehr wichtige Rolle. Aus diesem Grunde wurde untersucht, wie die
Semantik der Pascal-dhnlichen Transitionsrimpfe am geeignetsten auf pradikaten-
logische Weise dargestellt werden kann. Dies geschah im Hinblick darauf, wie gut
jeweils die oben erwidhnten Beweisverfahren fiir Transitionssysteme unterstiitzt wer-
den. Denn die Voraussetzungen fiir formales Schlieflen iiber Estelle-Spezifikationen
sind eine geeignete formale Beschreibung der nachzuweisenden Eigenschaften, eine
geeignete Formalisierung der Relation von aufeinanderfolgenden Zustinden sowie
ein geeignetes formales Schlufsystem.

Eine besondere Schwierigkeit bei der Darstellung der Estelle-Transitionen ergab sich
dadurch, dafl der Transitionsrumpf in einer Pascal-dhnlichen Art ausgedriickt wird.
Dies bedeutet, dafl die sequentielle Komposition ein gewichtiges Ausdrucksmittel
ist, und dies, obwohl eine Estelle-Transition konzeptuell eine atomare Zustands-
dnderung beschreibt, also eine ohne Zwischenschritte.

Es wurden anhand eines Beispiels sehr ausfiihrlich die verschiedenen prédikatenlo-
gischen Darstellungsformen fiir Estelle-Transitionen verglichen:

Zur Darstellung von Transitionen als jeweils einzelnes Pridikat existierte bereits
ein fertiger, guter Formalismus, die TLA. Mit ihr ist formales Schlieflen iiber tem-
porale Eigenschaften eines Transitionssystems sehr schon moglich. Aber leider ist
dieser Ansatz nur zur Darstellung abstrakter Algorithmen und zu ihrer Verfeine-
rung geeignet, nicht zur Analyse sequentiell ausgedriickter Riimpfe von Estelle-
Transitionen.

Weiterhin wurde die Darstellung durch eine Zusicherung nach Hoare aus Vorbedin-
gung, Transition und Nachbedingung untersucht und begriindet, warum dieser ur-
spriinglich geplante Ansatz nicht geeignet ist.

Dann wurden Pridikatentransformatoren nach Dijkstra ([DiSc90]) untersucht, so-
wohl die ,stirkste Nachbedingung®, als auch die ,,schwichste Vorbedingung®. Beide
sind gut geeignet, die Wirkung von Estelle-Transitionsriimpfen zu definieren. Die
»schwichste Vorbedingung® erweist sich als die handlichere und ausdrucksstérkere.
Allerdings ist dieser Ansatz, wie oben erwihnt, nicht geeignet, um Transitionssy-
steme und ihre temporalen Eigenschaften zu beschreiben.

Schliefllich wurde die Moglichkeit einer Mischung der Darstellungsformen erwogen.
Sie bringt keinen weiteren Nutzen fiir die Definition der Bedeutung von Estelle-
Transitionsriimpfen.

Aber mit einer Mischform erreichen wir alles, was wir fiir die Gesamt-Definition
benstigen. Denn mit ihr kénnen jeweils die Eigenschaften der einen Beschreibungs-
form die fehlenden der anderen ergénzen:

Die Vorteile der TLA und der Pridikatentransformatoren lassen sich kombinieren,
und zwar einerseits die Eignung fiir die Verifikation von Transitionssystemen, die
Beschreibbarkeit von Eigenschaften auf einer héheren Abstraktionsebene und das



fertige Schlufisystem dazu und andererseits die Darstellbarkeit der Estelle-Transiti-
onsriimpfe und die Fahigkeit, deren Eigenschaften zu verifizieren. Es stellte sich als
am giinstigsten heraus, Pridikatentransformatoren direkt in die TLA zu integrieren,
da sich so Korrektheitsbeweise am leichtesten fithren lassen.

Auf diese Weise werden alle drei oben genannten Bedingungen fiir formales Schlieflen
iiber Estelle-Spezifikationen durch einen einzigen Formalismus erfiillt.

So wurde eine ,temporale Logik der Aktionen, mit Pridikatentransformatoren

(TLA/PT) entworfen. Hierzu wurden die Syntax und die Semantik der TLA/PT
ausgearbeitet, die Schlufiregeln dagegen wurden nur noch skizziert. Eine vollsténdi-
ge Ausarbeitung, einschliefilich eines Beweises der Korrektheit und der Konsistenz,
war nicht mehr Gegenstand dieser Arbeit. Denn wir wollten lediglich einen Ansatz
erarbeiten, wie die Semantik von Estelle definiert werden kann, um das Ausfiihrungs-
modell definieren zu konnen. Erst fiir die eigentliche Definition der Semantik von
Estelle wire auch eine vollstindige TLA/PT notwendig.

Die Féhigkeiten der TLA/PT umfassen zunichst einmal alle der TLA. Die TLA
ist insbesondere gedacht fiir das Gebiet der verteilten Systeme. Sie vereinigt drei
Konzepte (,,Programm®, ,Eigenschaft“, ,erfiillt“) in nur einem Konzept (,,logische
Formel“). Hierdurch ist sie einfach, und ihre Anwendung auf praktische Proble-
me ist moglich. Die TLA ist fiir folgenden Einsatz vorgesehen: Zuerst werden die
Eigenschaften eines Algorithmus’ mit TLA spezifiziert, anschlieflend wird er in Ver-
feinerungsschritten entwickelt, und schlielich wird mit TLA gezeigt, dafl das resul-
tierende TLA-Programm die Eigenschaften erfiillt. Die TLA erlaubt es, dies alles
mit nur einem einzigen Formalismus durchzufiihren. Bisher ist die TLA nur zur
Beschreibung abgeschlossener Systeme geeignet.

Aufgebaut ist die TLA aus einer Logik von sogenannten Aktionen einerseits und
aus einer einfachen temporalen Logik andererseits. Mit TLA konnen auch Live-
ness-Eigenschaften ausgedriickt werden. Der grofite Teil der Arbeit einer Verifika-
tion in TLA spielt sich im Gebiet der Aktionen ab, also in einfacher, gewShnlicher
Pradikatenlogik. Temporale, aufwendige Argumente sind nur in geringem Umfan-
ge erforderlich. Da, TLA-Formeln invariant gegen das sogenannte , Stottern® sind,
unterstiitzt die TLA eine sehr grofle Spannweite im Grad der Abstraktion bei der
Verfeinerung von Eigenschaften zu einem Programm. Die TLA befindet sich noch
in der Weiterentwicklung, eine TLA* soll mehr syntaktische Hilfen fiir den Umgang
mit groflen und sehr groflen Formeln geben. Eine Erweiterung hin zu offenen Syste-
men wird tiberlegt. Weiterhin werden derzeit Ansétze zu einer Mechanisierung des
Schluffolgerns in TLA entwickelt.

Die TLA/PT fiigt zur TLA die Pridikatentransformatoren nach Dijkstra hinzu.
In dieser axiomatischen Semantikdefinitionstechnik wird nicht mit Zustinden, son-
dern nur noch mit deren Eigenschaften gearbeitet, beschrieben durch Pradikate.
Die Punkte des Zustandsraumes sind anonym, erst durch Pridikate werden sie un-
terscheidbar, indem die Prédikate als Koordinatenachsen fungieren. Sie teilen die
Zustdnde in Klassen ein. Entsprechend beschreibt ein Priadikatentransformator eine
Koordinatentransformation im Zustandsraum.

Eine terminierende Operation wird aufgefaflt als eine Relation zwischen Anfangs-
und Endzustinden. Da aber Relationen schlechter handzuhaben sind als Funktio-
nen, werden Funktionen {iber Zustandsklassen definiert, eben die Pradikatentrans-
formatoren. Um die Semantik der Zeichenketten einer Sprache zu beschreiben, wer-
den Funktionen von diesen nach Pridikatentransformatoren definiert. Auch Nicht-
termination 1ift sich gut beschreiben, ebenso Nichtdeterminismus.

Da Pradikatentransformatoren Operationen auf einer sehr hohen Abstraktionsebene
beschreiben, sind sie ohnehin fiir Zwecke der Verifikation sehr gut geeignet. Das



Kalkiil der Pradikatentransformatoren selbst kommt vollig ohne den Begriff des
Zustandes aus. Erst sobald man damit die Semantik von Operationen definiert,
beno6tigt man ihn fiir die Anfangs- und Endzustdnde. TLA-Aktionen betrachten
ebenfalls nur je einen Vor- und Nachzustand, aber nur mit Pradikatentransfor-
matoren ld8t sich sequentielle Komposition grofleren Ausmafies gut beschreiben.
Diese kommt in den Pascal-artigen Riimpfen von Estelle-Transitionen vor. Ande-
rerseits erlaubte es uns die genannte Ahnlichkeit, einen Pridikatentransformator
in der TLA/PT als eine besondere Art von Aktion zu definieren. Damit hat man
einerseits die herkommlichen TLA-Aktionen fiir die bisherigen Zwecke, und aufler-
dem die Pridikatentransformatoren als Aktionen, mit denen man die Pascal-artig
ausgedriickten, atomaren Operationen der Estelle-Transitionsriimpfe beschreiben
kann. Weiterhin, um die Verbindung der beiden Formalismen orthogonal zu machen,
konnen Pridikatentransformatoren in der TLA /PT auch auf gewthnliche Pridikate
der TLA angewandt werden.

Bei der Verbindung der Formalismen ist es uns gelungen, die Einfachheit der Logik,
die die Stirke der TLA (und auch von Dijkstras Formalismus) ist, in der TLA/PT
zu erhalten. (Dies betrifft zum Beispiel den Punkt, welche Aussagen iiber Variablen
gemacht werden, die in einer Formel nicht explizit erwihnt werden.)

Nachdem die TLA (nur) die Verfeinerung von einer Eigenschafts-Spezifikation zu
einem Programm ermoglicht, unterstiitzt die TLA/PT nun auch die entgegenge-
setzte Richtung. Man kann mit ihr die Eigenschaften einer vorgegebenen Estelle-
Spezifikation herausfinden, beziehungsweise ihre Semantik definieren. Dabei bleiben
die Moglichkeiten der TLA wie gesagt voll erhalten.

Nachdem wir nun grundsétzlich untersucht und herausgefunden hatten, auf welche
Weise man die Semantik von Estelle {iberhaupt am besten beschreiben kann, und
nachdem mit der TLA/PT ein dafiir geeigneter Formalismus entworfen worden war,
konnten wir daran gehen, einen Ansatz zu entwickeln, um die Semantik von Estelle
zu beschreiben. Dafiir wurde die Skizze einer Semantikdefinition ausgefiihrt.

Natiirlich bedeutet eine solche Definition notwendigerweise, dal mannicht einfach
die Definition aus dem vorhandenen ISO-Standard in eine , bessere“ Form bringt.
Denn da mit unserem Ansatz weitergehende Ziele wie etwa die formale Verifikation
unterstiitzt werden sollen, muf} es sich um eine Neudefinition handeln. Und dies hat
zur Konsequenz, dafl man ein Estelle definiert, das in Details gelegentlich nicht mit
dem ISO-Standard tibereinstimmt. Entweder 148t der ISO-Standard aufgrund von
Unschérfe in seinem umgangssprachlichen Teil mehr Interpretationsmdoglichkeiten
offen als die neue, formale Definition, oder es kommt gegeniiber seinem formaleren
Teil aufgrund der ganz anderen Darstellungsweise zu kleinen Differenzen. Unver-
meidlicherweise definiert man daher letztendlich immer ein neues Estelle, nicht das
bisherige ISO-Estelle. Eine formale Verifikation beider Definitionen gegeneinander
scheidet allein schon daher aus, daf§ der ISO-Standard hierfiir einen zu geringen
Formalisierungsgrad besitzt. Man muf} sich entscheiden, auf welche Version man fiir
seine Zwecke am Ende zuriickgreift. Und sei es, dal man das Etikett , offizielle De-
finition“ einer anderen Definition als jetzt verleiht, weil sie sich als leistungsfahiger
erweist.

Eine Bedeutung definiert man nur fiir diejenigen Zeichenketten, die die Syntax ei-
ner Sprache erfiillen. Fiir den kontextfreien Anteil der Syntax von Estelle wurde in
dieser Arbeit auf die Definition in erweiterter Backus-Naur-Form (EBNF) zuriick-
gegriffen, so wie sie im ISO-Standard zu finden ist. Diese 16ste dieses Problem. Der
kontextsensitive Anteil der Syntax wird im ISO-Standard nur umgangssprachlich
definiert, da es sich offensichtlich um ein sehr anspruchsvolles Problem handelt. Es
war nicht Gegenstand dieser Arbeit, dieses weiter zu bearbeiten.



Um die Bedeutungsfunktion zu definieren, die die Estelle-Zeichenketten auf
TLA/PT-Formeln abbildet, wurde ein analoges Vorgehen vorgeschlagen zum Vor-
gehen bei der Wiener Beschreibungssprache VDL. Die Bedeutungsfunktion wird
ausgedriickt als eine Verkettung von zwei Funktionen. Die erste 16st das Zertei-
lungsproblem (englisch: ,,parsing problem®) auf der Basis der bereits vorhandenen
EBNF-Grammatik, die zweite, kontextsensitive Funktion setzt den resultierenden
Ableitungsbaum in TLA/PT-Formeln um, wobei sie etliche Priifungen und Trans-
formationen ausfiihrt.

Bei der Darstellung von ,parallel“ schaltenden Estelle-Transitionen wurde - wie
auch vom ISO-Standard - aufgrund der dann (fiir die Verifikation) deutlich einfa-
cheren Semantikdefinition eine , Interleaving“-Semantik gew#hlt, das heif3t, dafl in
einem Zustandsiibergang hochstens eine Estelle-Transition schaltet. Trotzdem be-
deutet die Wahl einer derartigen Semantikdefinition nicht, daf} sich praktische Ein-
schrankungen fiir die mogliche Parallelitét einer Implementation ergeben wiirden.
Die Entscheidung fiir eine Interleaving-Semantik baute auf dem oben beschriebe-
nen Verzicht auf eine explizite Ausdrucksmoglichkeit fiir Nebenldufigkeit auf, da
erst das Fehlen einer besonderen Kausalitéitsrelation eine einfache totale Ordnung
der Aktionen ermgglichte.

Mit Estelle kdnnen auch quantitative Zeitaspekte spezifiziert werden, so dafl es not-
wendig war, das Konzept der Zeit angemessen darzustellen. Ebenso wie im ISO-
Standard wird auch hier ein globaler, unabhiingiger ,,Zeit-Prozef“ angenommen.
»Global® ist dieser allerdings nur insofern, als daf} er die globale Zeit der Newton-
schen Physik modelliert. Zugriffe sind lediglich erlaubt auf Differenzen von Zeiten,
so dal diese Modellierung ebenfalls zu keinerlei Einschrankungen fiihrt; verteilte
Implementationen sind leicht mdglich.

Es gibt eine von der Ubersetzungsfunktion gelieferte Teilformel, die fiir jede Spezifi-
kation gleich ist, sie beschreibt den ,,Kern von Estelle“: Das Ausfiihrungsmodell. Um
dieses auf das jeweilige Ubersetzungsergebnis fiir eine Estelle-Spezifikation beziehen
zu konnen, wurde folglich auch grob skizziert, wie dieses Ergebnis aufgebaut sein
soll. Der Schwerpunkt der Betrachtung lag dabei auf der Beschreibung der Modul-
struktur und der Estelle-Transitionen. Auch die Kommunikation wurde beleuchtet,
da sie besonders Estelle-spezifisch ist.

Die Definition des Ausfithrungsmodells von Estelle in TLA/PT wurde vollstindig
ausgefiihrt. Hiermit wurde das urspriinglich gesetzte Ziel der Arbeit erreicht.

Die resultierende TLA/PT-Formel nimmt immerhin knapp zwei Seiten ein. Dies
ist zwar wesentlich kompakter als die Beschreibung im ISO-Standard, aber jeden-
falls fiir Zwecke der manuellen Verifikation zu lang. Die Ursache hierfiir liegt darin,
daf} die Semantik von Estelle schlicht kompliziert ist. Insbesondere dadurch, dafl
in Estelle quantitative Zeitaspekte ausdriickbar sind, ergab sich viel zusatzlicher
Aufwand. Dies ist auch nicht weiter erstaunlich, denn ganz allgemein ist das Pro-
blem der Verifikation von Spezifikationen beziehungsweise Programmen mit (Echt-
)Zeitangaben noch weitgehend ungelost. Aber auch die hierarchische Modulstruk-
tur, und dabei besonders die Vater-Sohn-Vorrangregeln und die Parallelitétsregeln,
erfordern viel Aufwand in der Beschreibung.

Estelle besitzt ein einfaches Grundkonzept, zu dem ,zu“ viele weitere Konzepte
hinzugefiigt wurden. Um das Wortchen ,,zu“ haben wir Anfiihrungsstriche gesetzt,
denn es kommt immer auf das Ziel an, das erreicht werden soll. Fiir die Verifikati-
on bendtigt man ein moglichst einfaches Sprachsystem. Dagegen wiinscht man sich
beim Spezifizieren (und erst recht beim Implementieren) eine michtige und effizien-
te Sprache. Es kommt bei dem Entwurf beziehungsweise bei der Wahl einer Sprache
also immer darauf an, das fiir die jeweilige Aufgabe richtige Maf} an Ausdrucksfihig-
keit zu finden. Wie allein schon der Aufwand fiir die formale Beschreibung der



Estelle-Transitionen zeigt, ist Estelle offensichtlich nicht fiir die Zwecke der for-
malen Verifikation entworfen worden. Um so erfreulicher ist es, dafl es gelungen ist,
den Definitionsaufwand hierfiir immerhin in solchen Grenzen zu halten, daf eine for-
male Verifikation von Estelle-Spezifikationen nun grundsitzlich méglich erscheint,
sobald eine mechanische Unterstiitzung die Handhabung der Formeln {ibernimmt
und damit erleichtert.

Und damit kommen wir zu dem Ausblick, was iiber das Ziel dieser Arbeit hinaus
noch erreicht werden kann, und was dafiir zu leisten wire.



9. Ausblick

Das gesteckte Ziel dieser Arbeit, die Definition des Estelle-Ausfiihrungsmodells,
wurde erreicht, und noch vieles mehr, wie wir gesehen haben. Aber in dem groflen
Gebiet der formalen Definition der Semantik von Estelle und dann auch des Ein-
satzes dieser formalen Semantik bleibt noch vieles zu erforschen und zu entwickeln.

Um den in dieser Arbeit entworfenen Ansatz fiir eine formale Definition der Se-
mantik von Estelle ausarbeiten zu koénnen, mufl zuerst einmal das Kalkiil der
TLA/PT vollstéindig ausformuliert werden. Dazu mufl das System der Schlufire-
geln vervollstindigt werden, einschliellich eines Beweises der Vollstandigkeit und
Korrektheit. Auch die Definition einer Logik, um iiber Aktionen zu schlufifolgern,
muf noch durchgefiihrt werden, da diese in den TLA-Papieren bisher ausgelassen
ist. (Sie ergibt sich aber leicht aus der gewthnlichen Pridikatenlogik, nur miissen
zum Beispiel x und x’ als verschiedene Variablen behandelt werden.)

Weiterhin diirfte es sehr sinnvoll sein, Lamports Schritt zur TLA™ zu folgen und eine
LTLAT /PT* zu konstruieren, sobald die TLAY fertiggestellt ist. Damit erhiilt man
wichtige syntaktische Unterstiitzung, um mit groflen Formeln umgehen zu kénnen
(siehe dazu Kapitel 5.4).

Eine weitere Arbeit, die vor der eigentlichen formalen Definition der Semantik von
Estelle geleistet werden mufl, ist eine formale Definition der vollstindigen Syntax,
also auch einschliefllich der kontextsensitiven Syntax. Diese ist bisher auch im ISO-
Standard nur umgangssprachlich beschrieben.

Dann kann die Ausformulierung der Ubersetzungsfunktion selbst, welche Zeichen-
ketten in TLA/PT-Formeln {ibersetzt, in Angriff genommen werden. Dies sollte
auf der Grundlage des Konzeptes geschehen, das in Kapitel 6 ausgefiihrt wurde.
Die dort eingefiihrte Ubersetzungsfunktion muf formal definiert werden, und zwar
fiir alle syntaktischen Einheiten, die Estelle zu bieten hat. (In Kapitel 6 wurden nur
die wichtigsten erwihnt.) Ein Teil dieser Aufgabe ist zum Beispiel, dafl Pridikaten-
transformatoren zu allen Pascal-artigen Anweisungen, welche in den Transitions-
riimpfen moglich sind, definiert werden miissen. Wie man sieht, ist hier noch viel und
teilweise auch recht schwierige Arbeit zu leisten. Denn bisher hat noch kein Autor
fiir Pascal eine vollstindige Semantik auf der Basis von Pridikatentransformatoren
angegeben, es existiert lediglich eine auf der Basis von Hoareschen Tripeln. (Man
kann sich dabei allerdings wenigstens zunutze machen, dafl Pridikatentransforma-
toren eine Weiterentwicklung der Hoareschen Tripel sind.)

Sobald man schliellich eine formale Definition der Semantik von Estelle nach dem
Ansatz dieser Arbeit besitzt, kann man darangehen, sie fiir die formale Verifikati-
on von Estelle-Spezifikationen zu nutzen und deren Eigenschaften formal zu ana-
lysieren. Man kann dann formal nachweisen, dafl die Estelle-Spezifikation eines
Systems eine Spezifikation erfiillt, die auf einer noch hoheren Abstraktionsebene
formuliert ist, zum Beispiel in TLA/PT. (Und es steht natiirlich grundsitzlich auch
die Moglichkeit offen nachzuweisen, dal umgekehrt die Estelle-Spezifikation von
einem Programm erfiillt wird.)

Damit eine Verifikation von Estelle-Spezifikationen praktisch durchfiihrbar ist, ist
eine mechanische Unterstiitzung notwendig, wie wir bereits gegen Ende des vorigen
Kapitels gesehen haben. Aber auch unabhingig von Estelle ist eine rein manuelle
Programmuverifikation immer problematisch. Bei echten Problemen sind die Formeln
recht grof3, es ist viel eintonige Fleilarbeit zu leisten, und mit beidem verbunden
besteht die Gefahr von Fliichtigkeits— und Umformungsfehlern. Gerade der eintonige
Anteil der Arbeit ist wie geschaffen zur Mechanisierung. Sehr leicht maschinell zu



unterstiitzen sind zum Beispiel die Handhabung der Formeln und die Buchfiihrung
iiber die bisherigen Schritte.

Es ist zwar oft schwierig, einen Beweis und die dafiir notwendigen Zwischenschritte
zu finden, aber es ist meist leicht, einen Beweis nachzupriifen. Diese Aufgabe kann
man auf jeden Fall mechanisieren.

Zur Zeit strebt offenbar auch Lamport mit seiner TLA beziehungsweise TLA™ in
die Richtung einer derartigen mechanischen Unterstiitzung von Beweisen. In Kapitel
10.1 von [Lam91], wiedergegeben gegen Ende von Kapitel 3.3 dieser Arbeit, wird
von ersten Experimenten mit mechanischen Beweisern fiir die TLA berichtet. Der
dort verwendete ,, Larch Prover* leistet im wesentlichen genau die eben beschriebene
Unterstiitzung bei der Handhabung und Nachpriifung, sehr kleine Schritte kann er
auch selbst beweisen.

Bei einem Fortschritt in den heuristischen Fahigkeiten der Werkzeuge ist damit zu
rechnen, dafl schlielich auch gréfiere Schritte selbsttiitig gefunden werden, so dafl
am Ende nur das Finden der strategischen Beweisideen bei dem Benutzer verbleibt.

Und spitestens damit diirfte der zeitliche Aufwand fiir eine formale Verifikation
in eine Groflenordnung absinken, die einen praktischen Einsatz fiir etliche reale
Probleme sinnvoll erscheinen 14#t.

Die praktische Nutzbarkeit der formalen Verifikation wiederum ist das erhoffte Ziel
der formalen Definition der Semantik, die mit unserer Arbeit begonnen wurde. Die
formale Verifikation steigert das Vertrauen dahinein entscheidend, dafl das realisierte
System den Anforderungen der Nutzer entspricht. Denn wenn {iberhaupt, dann
lassen sich diese Anforderungen am ehesten mit einer eigenschaftsorientierten, sehr
abstrakten Spezifikation auf hoher Ebene formal einfangen. Da fiir eine Realisierung
aber eine Darstellung notwendig ist, die nicht nur Aussagen iiber das ,, Was“, sondern
auch tiber das ,,Wie“ macht, ist eine Verbindung zwischen beiden notwendig, und
diese kann nur von einer Verifikation sicher geleistet werden.

Selbstverstindlich kann auch ein mathematischer Beweis der Korrektheit Fehler
enthalten. Indem seine Fiihrung aber formalisiert wird, sinkt die Anzahl der mogli-
chen Fehlerquellen sehr stark, und so kann man auch in einen langen Beweis noch
gutes Vertrauen haben.

Eine Verifikation bringt auch noch weiteren Nutzen. So ergibt sich durch sie ein viel
tieferes Versténdnis fiir die Eigenschaften und Probleme des untersuchten Systems.
In [Bre90] zeigte beispielsweise die Verifikation des , InRes-Protokolls“ gegen des-
sen Dienstspezifikation, daf} sich einige wichtige Eigenschaften nicht wie bis dahin
angenommen aus der Dienstspezifikation herleiten lieen. Und ein in der Verifikati-
on erfahrener Systementwickler wird, um die Qualitéit seiner Arbeit zu verbessern,
auch dann moglichst verstindliche, lesbare und damit leichter verifizierbare Spezifi-
kationen schreiben, wenn er deren Verifikation anschliefend nicht oder nur teilweise
durchfiihren wird. Denn Schwierigkeiten bei der Verifikation sind h#ufig ein Zeichen
dafiir, dafl man das Untersuchte nicht wirklich verstanden hat. Gerade an diesen
Punkten aber sind oft Fehler verborgen.

Ein vollstandiges System besteht nicht nur aus einem verifizierten Programm, son-
dern es ist zum Beispiel auch ein Ubersetzer, ein Betriebssystem und - sehr wichtig -
Hardware erforderlich. Es sollte unmittelbar einleuchten, daf} dieses alles fehlerhaft
sein oder werden kann. Auch hier sind Mainahmen zur Erhthung der Zuverléssigkeit
notwendig; und auch an diesen Problemen wird intensiv gearbeitet. Trotzdem ist
die Anwender-Software zur Zeit eine sehr bedeutende Quelle von Fehlern, und eine
Verbesserung an dieser Stelle bringt eine erhebliche Steigerung der Zuverléssigkeit.

Unabhéngig von allen - immer endlichen - Steigerungen der Zuverldssigkeit wird
der Entwickler allerdings nie der Verantwortung enthoben zu priifen, welche Konse-



quenzen ein Versagen des Systems haben wiirde, ob also ein Einsatz verantwortbar
ist.
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Anhang

Syntax der TLA/PT

<allgemeine Formel> =
<Formel> | (A< Variable>:: <allgemeine Formel>)
| (3<starre Variable>:: <allgemeine Formel>)
| <allgemeine Formel> A <allgemeine Formel>
| ~<allgemeine Formel>

N

<Formel> < Pridikat> | o[ <Aktion>] < 7ustandsfunktion> | ~<Formel>

| <Formel> A <Formel> | 0 <Formel>
<Aktion> = boolwertiger Ausdruck, der enthalten kann:
Konstanten, Variablen, gestrichene Variablen,
» < Pridikatentransformator>.<einfaches Pridikat>“
und ,,(3< Variable>:: <Aktion>)“
<Pridikat> = <einfaches Pridikat> | Enabled < Aktion>
<einfaches Pridikat> = bool-wertige < Zustandsfunktion>

< Zustandsfunktion> =
Ausdruck, der enthalten kann:
Konstanten, Variablen,
»<Prddikatentransformator>.<einfaches Pridikat>*
und ,,(3< Variable>:: <Zustandsfunktion>)“

< Pridikatentransformator> =
ein Pridikatentransformator wie bei Dijkstra

Semantik der TLA/PT

s[ £] £ (pteval(f)) (V"v": s[v]/v)
s[A]t = (pt_eval(A4)) (V"v": s[v]/v, t[v]/v")
E A 2 V¥s,t ¢ St: E s[A]t

o[F A G = o[F] A o[q]

o[ -F] = -o[F]

E F S Vo € St®: [ o[F]

s[Enabled A] = 3t e St: s[A]t
<80,81,-..>[0F] = Vn € Nat: <sp,speq,-.->[F]
80,81, .>[ 4] 2 so[ 4] s1

<8(),81,.--» =x <tg,tq1,...>» £ Vo ¢ Nat: PANAE D U sn[[v]] = tn[v]]
isg,s1,89,...» £ if Vn ¢ Nat: sp = sQ

then «sgp,s(p,s(0,---»

else if sy = sg then f«sq,sg,s3,...>

else «sp» 0 lxs{,89,...»

o[3x: F] Ap,7 € St>®: (ho = bp) A (p =x T) A T[F]
o[3c: F] Jdc ¢ Val: o[F]
s[(3x:: £)] = (@a: a e St Aa=xsAaf])

A

s[@x:: D]t = @a,B: a,f e St Aa=xsAf=xtara[l]B)

A
A

Fortsetzung nichste Seite



zusatzliche Notation

£/ 2 £V v/v)
[Alf = Av (f =1)
<A>; = AN £ 1)
Unchanged £ = f£' = f

OF = OF

F~G = 0O = oG)

WFe(A) = 00<A>¢ v 0o-Enabled <A>g
SFs(4) = Do<A>g v oo-Enabled <A>¢

PT¢ £ (3nvar:: f'=hvar A -PT.(f#hvar))

wobei
[ ] die zu definierende Bedeutungsfunktion ist,
f  eine <Zustandsfunktion> ist,
A eine <Aktion> ist,
F,G jeweils <Formel>n sind,
PT ein <Prddikatentransformator> ist,
s,t,sQ,sq,... Zustdnde sind,
o  eine Zustandsfolge ist,
St die Menge aller Zusténde ist,
x,hvar < Variable>n sind,
wW"v": .../v, .../v") die Ersetzung
fiir alle Variablen v bezeichnet
und
pt_eval eine Funktion ist, die in Kapitel 5.1 erldutert wird.

(W:: F) = —-(Qv:: -F)
(Vc:: F) = =(3c:: -F)
(Vv: F: G) = (VYv:: F = @)
(Vc: F: G) = (Vc:: F = @)
(3v: F: @) = (Fv:: F A Q)
(3c: F: G) = (Jc:: F A Q)
wobei

v eine < Variable> ist,

c eine <starre Variable> ist und

F,G beide entweder <allgemeine Formel>n, < Aktion>en oder
< Zustandsfunktion>en sind.



Die dSchlubregeln der eintachen temporalen Logik

STL1. F ist beweisbar STL4. F=2aG
durch Aussagenlogik
OF = OG
F
STL2. +OF = F STL5. F o(F A G) = (OF) A (OG)
STL3. F OOF = OF STL6. F (¢oOF) A (¢oG) = <a(F A G)

LATTICE.
> ist eine Wohlordnung auf einer nichtleeren Menge S
FA(ce8) = Hc~ (GvV (3d e S: (c > d) AHg)))

F= ((3c € S: Hc) ~ G)

Die grundlegenden Schlufiregeln der TLA/PT

TLAl. F0oP =P A 0[P = Plp TLA2. PA[Alf = QA [Blg

oP A 0[Alf = 0Q A o[Blg

Weitere Schlufiregeln

INVI. I A [Nlg=T INV2. F 0OI = (o[Nlf = 0[N A I A I'1¢)

I AO[Nlg =0l

WF1. P A [Nlg= (P v Q) WF2. <N A B>§ = <(:M:)>(:g:)
PASNAA>: =0 PAP AN A A>¢ =B
P = Fnabled <A>s P A (:Enabled <M>g:) = Enabled <A>s

O[N A -Bl¢ A WFg(A) A OF = oOP

I:I[N]f A WFf(A) = (P~ Q)
o[N1s A WFg(A) A COF = (:WFg(M):)

SF1. SF2.
PAINlg= (P vQR) <N A B>f = <(M:)>(.g:)
PAKN A A>s = 0Q PAP AN A A>s =B

OP A O[N1¢ A OF = ¢©FEnabled <A>s P A (:Enabled <M>g:) = Enabled <A>¢
olN A -Bl¢ A SFf(A) A OF = ©0OP

o[N1f A SFs(A4) A OF = (P~ Q)
olN1¢ A SFg(A) A OF = (:SFg(M):)

wobei

F,G,Hc TLA-Formeln sind,

A,B, N, MAktionen sind,

P,Q,I Pradikate sind und

f,g Zustandsfunktionen sind.



El. F F(f/x) = 3x: F E2. F=G
x kommt in G nicht frei vor

(3x: F) =G

F1. F F(e/c) = Jc: F F2. F=G
¢ kommt in G nicht frei vor

(3c: F) = G

wobei
X eine < Variable> ist,
f eine <Zustandsfunktion> ist,

c eine <starre Variable> ist,

e ein Konstanten-Ausdruck ist,

F,G jeweils <allgemeine Formel>n sind und
o eine Zustandsfolge ist.

INV3.

(IAINIp) =T
(I A trl.Selected) = PT1.((Change.{trl.Selected).I)

(I A trn.Selected) = PTn.((Change.{trn.Selected).I)

(I A ) =0l
wobei
PT1,...,PTn Pridikatentransformatoren sind,
N eine Aktion ist,
I ein Pradikat ist,
trl,...trn  Verbundvariablen (unter anderem) mit den Komponenten
Id und Selected sind,
f eine Zustandsfunktion ist,
Trans = {tr1.Id,...,trn.Id} und
o =
olN]lg

A O[ (tril.Selected A —trl.Selected’)
= (PT1.(Change.{trl.Selected}))fltr.Selected
Ao
o[ (trn.Selected A —trn.Selected’)
= (PTn. (Change.{trn.Selected}))tltr.Selected
A O[(3tr: tr.Id € Trans:
tr.Selected # tr.Selected)]s



