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Temporale Logik ist ein bewdhrtes Hilfmittel zur Spezifikation und Verifikation von
dynamischen ereignisdiskreten Systemen. Es gibt im wesentlichen zwei konkurrierende
Ansatze fiur temporale Logiken, Branching—Time— und Linear—Time—Temporallogiken.
Mit CTL und TLA wird jeweils ein wichtiger Vertreter der beiden Klassen vorgestellt.
Anhand eines Beispiels aus der Anlagensteuerung wird demonstriert, wie temporale Lo-
gik bei der Spezifikation eingesetzt werden kann. Verschiedene Ansdtze zur Echtzeit—
Erweiterung von Temporallogiken werden beschrieben.

1 Einleitung

In diesem Seminarvortrag wird nach einer kurzen Er-
innerung an wichtige Begriffe der Aussagen— und
Pradikatenlogik und formaler logischer Systeme eine
Einfithrung in temporale Logik und die Spezifikation
von Systemen mit temporaler Logik gegeben.

Temporale Logik ist als deskriptive Modellierungs-
technik ein bewahrtes Hilfmittel zur Spezifikation und
Verifikation von dynamischen ereignisdiskreten Syste-
men, wie eine Vielzahl von Fallstudien, insbesondere
im Bereich der Kommunikationsprotokolle (siehe etwa
[HK95, Her92]) und verteilten Anwendungen (siehe
etwa [HMK95, MK93]) belegen. Es gibt im wesentli-
chen zwei konkurrierende Ansatze fiir temporale Lo-
giken: Branching—Time— und Linear—Time—Temporal-
logiken, die sich grundsétzlich in der Semantik un-
terscheiden. Aus den verschiedenen Semantiken er-
geben sich Konsequenzen beziiglich des Ausdrucks-
vermdgens. Mit CTL und TLA wird jeweils ein wich-
tiger Vertreter der beiden Klassen Branching—Time—
und Linear—Time—Temporallogiken vorgestellt. Beide
erlauben die Spezifikation und Verifikation von quali-
tativen temporalen Eigenschaften.

Temporale Logiken, die auch quantitative Eigen-
schaften berlicksichtigen, werden zeitbewertete, Real-
Time— oder Echtzeit— Temporallogiken genannt. CTL
und TLA kdnnen in diese Richtung erweitert werden,
indem mit Clocks bzw. Timern ein 3hnlicher Ansatz
wie bei den (im vorhergehenden Vortrag von Olaf
Stursberg beschriebenen) Timed Automata [AD94]

gemacht wird, oder temporale Operatoren mit Zeit-
schranken versehen werden. Fiir TLA existieren au-
Berdem Ansatze fiir die Spezifikation und Verifikation
von hybriden Systemen [Lam92]. Hierauf kann aber im
Rahmen dieser Arbeit aus Zeit— bzw. Platznot leider
nicht eingegangen werden.

Wahrend bei der Spezifikation eines Systems der Be-
schreibungsaspekt im Vordergrund steht, behandelt
die Verifikation den Nachweis geforderter Eigenschaf-
ten des Systems. Hinsichtlich der Verifikation von Sy-
stemen unterscheiden sich die bei CTL und TLA im
allgemeinen verwendeten Ansatze: bei CTL wird mei-
stens der Ansatz Model-Checking gewahlt, wahrend
TLA-Systeme Ublicherweise durch Theorem—Beweiser
verifiziert werden.

An diesem Punkt schlieBt der Vortrag von Ulrich Al-
denhoff an.

2 Grundlagen

Bevor wir zur temporalen Logik und somit zum eigent-
lichen Thema dieses Vortrags kommen, wollen wir an
wichtige Begriffe der Aussagen— und Pradikatenlogik
erinnern. Hier nehmen wir zunachst einen pragmati-
schen Standpunkt ein und verzichten auf eine saubere
Trennung von Syntax und Semantik.

AnschlieBend wird beschrieben, wie in einem forma-
len logischen System syntaktische Begriffe (Formeln,
Beweise) und semantische Begriffe (Wahrheitswerte,
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Interpretationen, Modelle) voneinander getrennt wer-
den. Es wird der Unterschied zwischen einem seman-
tischen und einem syntaktischen Beweis deutlich ge-
macht.

Fir eine leicht verstandliche Einfiihrung in die
Aussagen— und Pradikatenlogik sei auf [DP88] ver-
wiesen. Auf die im Bereich der Informatik verwendete
Logik geht [Sch92] etwas tiefer ein. Sehr umfassend
ist das Skript von H. Thiele [Thi96].

2.1 Aussagenlogik

Unter einer Aussage versteht man einen Satz, fiir den
es Sinn macht zu fragen, ob er wahr oder falsch ist.
Aussagen sind beispielsweise Dortmund ist eine Stadt,

2 GRUNDLAGEN

5 N,5<2und 3 teilt 5. (Die ersten beiden Aussa-
gen sind wahr, die anderen beiden falsch.) Aussagen
kdnnen mit logischen Operatoren A,V,—, =, <
,...zu zusammengesetzten Aussagen verkniipft wer-
den. Eine Aussage A ist somit eine GrdBe, die einen
der beiden Wahrheitswerte wahr oder falsch annimmt.

Neben einzelnen Aussagen treten Aussagenvariablen
auf, beispielsweise A. Dies bedeutet, daB man fir
A beliebige Aussagen einsetzen darf. Mit logischen
Operatoren verkniipfte Aussagenvariablen heiBen For-
meln der Aussagenlogik. Beispiele fiir Formeln sind

AN(BVC), A= Bund DV (-A4).
Eine Formel F heiBt

e erfiillbar, wenn es eine mogliche Belegung der
Aussagenvariablen gibt, fiir die sie wahr wird.

o unerfiillbar oder kontradiktorisch, wenn sie fiir al-
le méglichen Belegungen der Aussagenvariablen
falsch ist.

e allgemeingiiltig, wenn sie fir alle moglichen Be-
legungen der Aussagenvariablen wahr ist, kurz:

=

Allgemeinglltige Formeln der Aussagenlogik werden
Tautologie genannt. Offensichtlich ist eine Formel ge-
nau dann allgemeingliltig, wenn ihre Negation un-
erfillbar ist. Beispiele fir Tautologien sind A vV —A,
(A = B) < (nAVB)und 2(AV B) <
(mAA-B).

Die Fragen, ob eine aussagenlogische Formel erfiill-
bar, unerfillbar oder allgemeingiiltig ist, sind
entscheidbar', aber im allgemeinen nicht effizient®
entscheidbar.

2.2 Pradikatenlogik

Ein Pradikat P auf der Menge M ist eine Abbildung
P : M — {falsch,wahr}. Beispiele fir Pradikate auf
R,N x N und A sind P,@Q und R, die wie folgt de-
finiert sind: P(2) := (z < 5), Q(n,m) := (n teilt m)
und R(n) := Dortmund hat n Einwohner. P und R

1Es gibt Algorithmen, die nach endlicher Zeit mit ,ja" oder
nein* antworten.

2Es sind keine Algorithmen mit polynomieller Laufzeit (bzgl.
der Lange einer Formel) bekannt, die fiir eine beliebige For-
mel (z.B. Konjunktion von Klauseln) Erfillbarkeit priifen. Der
beriihmte Satz der Komplexitatstheorie, der Satz von Cook, be-
sagt gerade, daB dieses Erfillbarkeitsproblem A P-vollstandig
ist. Fiir spezielle Normalformen (z.B. disjunktive Normalform,
Hornformeln) gibt es allerdings effiziente Algorithmen. Leider
haben die Algorithmen zur Konstruktion der Normalformen aus
einer beliebigen Formel im allgemeinen exponentielle Laufzeit
bzw. nicht jede Formel 138t sich als Hornformel darstellen (sonst
ware P = AP bewiesen).



2.3 Formale logische Systeme und Beweissysteme

sind einstellige Pradikate, () ist ein zweistelliges Pradi-
kat. Wenn P ein einstelliges Pradikat auf R ist, dann
ist P(z) fiir jede reelle Zahl x eine Aussage.

Formeln der Prédikatenlogik sind mit logischen Opera-
toren verkniipfte Pradikate. Hinzu kommen Existenz-
quantoren 3 und Universal- bzw. Allquantoren V. Sei
P ein einstelliges Pradikat auf M.

e Die Formel 3z : P(x) ist genau dann wahr, wenn
es ein © € M gibt, so daB die Aussage P(z)
wahr ist. 3z : P(z) ist insbesondere dann falsch,
wenn M die leere Menge ist. Wenn N eine Teil-
menge von M ist, dann ist 3z € N : P(x) eine
Abkiirzung fiir 3z : (x € N A P(x)).

e Eine Formel Yz : P(x) ist genau dann wahr, wenn
fiir alle # € M gilt, daB die Aussage P(x) wahr
ist. Y : P(x) ist insbesondere dann wahr, wenn
M die leere Menge ist. Wenn N eine Teilmen-
ge von M ist, dann ist Vo € N : P(x) eine
Abkiirzung fiir Vo : (x € N = P(x)).

Wenn P ein n-—stelliges Pradikat ist, dann sind die
Formeln 3z : P(x) und Va : P(x) (n — 1)-
stellige Pradikate. nullstellige Pradikate sind Aussa-
gen. Beispielsweise ist P(5) eine (falsche) Aussage und
Vm : Q(n,m) ist ein einstelliges Pradikat auf A, das
nur flir n = 1 wahr ist. n = 1 = Vm : Q(n,m)
und In : Vm : Q(n,m) sind also (wahre) Aussagen.
In ¥Ym : Q(n, m) wird m eine gebundene und n eine
freie Variable genannt.

Eine Formel der Pradikatenlogik heiBt

e erfiillbar, wenn es eine Belegung der freien Varia-
blen gibt, so daB die resultierende Aussage wahr
ist.

e unerfiillbar oder kontradiktorisch, wenn bei jeder
Belegung der freien Variablen die resultierende
Aussage falsch ist.

e giiltig, wenn bei jeder Belegung der freien Varia-
blen die resultierende Aussage wahr ist.

Das Erfiillbarkeitsproblem der Pradikatenlogik ist un-
entscheidbar, es ist noch nicht einmal rekursiv aufzdhl-
bar, d.h. auch das Problem, ob eine Formel unerfiillbar
ist, ist unentscheidbar.

2.3 Formale logische Systeme und

Beweissysteme

Ein formales logisches System ist zunachst ein rein
syntaktisches System. Sogenannte wohlgeformte For-
meln WFF werden nach gewissen Regeln aus Sym-
bolen gebildet. Den Symbolen liegt zundchst keine Be-
deutung zugrunde, beispielsweise wird das Symbol —

nicht als Negation interpretiert. Formeln sind nicht
wahr oder falsch, denn es wird nicht nach dem Wahr-
heitswert einer Formel (also ihrer Bedeutung) gefragt,
sondern lediglich, ob sich eine Formel aus gegebenen
Axiomen beweisen — also formal ableiten — [aBt.
Syntax und Semantik werden verbunden, indem be-
wiesen wird, daB eine Formel genau dann ableitbar
ist, wenn sie allgemeingliltigist: - FF <— E F

2.3.1 Ein formales System der Aussagenlogik

Ein formales System L der Aussagenlogik kann bei-
spielsweise wie folgt definiert werden:

1. Alphabet: Y= {_" =, (a )aplaPZapE}a < }
2. Menge wohlgeformter Formeln WF F:

(a) p e WFF
(b) (mA) e WFF, falls A e WFF
(c) (A= B) e WFF, falls A,Be WFF

3. Axiome: Fir beliebige A, B,C' € WFF:
(L1) (A= (B=A4))
(L2) (A= (B=0)=
(A= B)= (A=)
(L3)

(=4) = (=B)) = (B = 4))

4. Ableitungsregel: Fiir beliebige A, B € WFF:

(MP) A/ A= B F B ,Modus Ponens"
Das Alphabet X besteht aus atomaren Formeln
P1, P2, P3, - - ., fur die wir auch A, B, C, ... schreiben,
und weiteren Symbolen. Zur Schreibvereinfachung
werden Klammern haufig weggelassen und definiert,
daB — starker bindet als =. Die Formel -4 = —B
ist also eine abkiirzende Schreibweise fiir ((—p1) =
(—p2)). Die drei Axiome (L1)—(L3) sind tatsdchlich
Axiomschemata, da sie unendlich viele WF Fs spe-
zifizieren, die als gegeben angenommen werden. Das
gleiche gilt fiir die Ableitungsregel. Sie gibt an, wie
aus WFFs andere WF Fs abgeleitet werden kénnen.

Wenn die WFF A und die WFF A = B vorliegen,
dann kann die WFF B abgeleitet werden.

Dieses formale logische System stellt eine Axiomatisie-
rung der Aussagenlogik dar und ist ein formales Be-
weissystem.

2.3.2 Formale Beweise, Satze, Theoreme
Sei I' C WDIFF. Eine Ableitung oder ein Be-

weis ist eine Sequenz von wohlgeformten Formeln

Ay, As, ... Ay, wobei fiir jede WFF A; gilt, daB

1. A, €T, oder



2. A; eines der Axiome ist, oder

3. Aj, Ap B Ay mit j k< i gilt.

Man schreibt T' = A, und sagt, daB A,, von der An-
nahme T' (syntaktisch) ableitbar ist und T' - A,, ein
Satz ist. Bei T' = () 1aBt man das [' auch weg und
schreibt = A,,. A,, wird dann auch ein Theorem von
L genannt.

2.3.3 Beispiel: ein einfacher formaler Beweis

Abb. 1 zeigt eine formale Ableitung des Satzes
{A,(B=(A=0C))} F (B=C).

Beweise ausschlieBlich mit Modus Ponens zu fiihren
ist sehr unkomfortabel®. Daher wird man ein formales
logisches System immer mit weiteren Beweisregeln an-
reichern, die die Beweisfiihrung erleichtern. Beispiels-
weise gilt das Deduktionstheorem:

Wenn TU {4} F B gilt,
dann gilt auch T'F (4 = B).

Solche zusdtzlichen Beweisregeln miissen natiirlich
zunichst selbst bewiesen werden. Zur Schreiberleich-
terung ist es auBerdem sinnvoll, gewisse Abkiirzungen
zu definieren, etwa (A A B) fir (=(A = - B)).

Man kénnte sich natiirlich fragen, warum nicht ein for-
males logisches System gleich entsprechend umfang-
reich definiert wird, so daB es nicht noch nachtraglich
mit Beweisregeln und Abkiirzungen angereichert wer-
den muB. Die Antwort ist, daB es fiir Beweise von
Aussagen dber ein logisches System (z.B. fiir den Be-
weis des Deduktionstheorems) angenehmer ist, das lo-
gische System mdglichst klein zu halten, da dann Fall-
unterscheidungen, die in Induktionsbeweisen (iiber die
Struktur einer Formel) auftreten, iiberschaubar blei-
ben.

2.3.4 Semantik eines logischen Systems

Formale logische Systeme, Beweise und Satze sind
syntaktische Gebilde, sie haben zunichst keine Be-
deutung im Sinne einer Interpretation. Eine spezielle
Interpretation wird gewahlt, indem festgelegt wird,

1. wie atomare Formeln interpretiert werden und

2. wie sich die Interpretation zusammengesetzter
Formeln aus den Interpretationen der atomaren
Formeln ergeben.

3Wer das jetzt noch nicht glaubt, der iibe sich mal in der
Ableitung des Satzes {—(—A4)} F A.
Eine Losung ist auf der letzten Seite dieser Ausarbeitung
angegeben.

2 GRUNDLAGEN

Eine Interpretation oder Belegung M ist eine Abbil-
dung von der Menge der atomaren Formeln auf die
Menge der Wahrheitswerte: M : {p1,p2,p3,--.} —
{falsch, wahr}. Fiir M(p;) = wahr schreibt man dann
auch M |= p;, fiir M(p;) = falsch auch M £ p;.

Eine Belegung M wird nun induktiv auf die Menge
aller wohlgeformten Formeln, also zu einer Interpreta-
tion M : WFF — {falsch, wahr} aller wohlgeformten

Formeln, fortgesetzt:

MEp gdw. MEp
ME-B gdw. MEDB
ME(B=C) gdw. M Boder MEC

Eine Interpretation, die eine Formel erfiillt, wird ein

Modell der Formel genannt.

2.3.5 Verbinden von Syntax und Semantik

Ein logisches System heiBt korrekt, wenn alle Satze
wahre Aussagen sind, also fiir jede Formel B gilt:

aus - B folgt = B.

Ein logisches System heiBt vollstindig, wenn alle wah-
ren Aussagen Satze sind, also fiir jede Formel B gilt:

aus |= B folgt - B.

Wenn ein logisches System vollstandig und korrekt
ist, dann konnen Beweise nach Belieben syntaktisch
oder semantisch gefiihrt werden, in der Aussagenlogik
beispielsweise durch Wahrheitstabellen oder Fallunter-
scheidungen.

2.3.6 Beispiel: semantischer Beweis

Ein semantischer Beweis des Satzes aus Abschnitt
2.3.3 kénnte folgendermaBen gefiihrt werden:

Zunichst impliziert der Satz {A4,(B =
(A= C))} F (B = C) nach dem Deduk-
tionstheorem den Satz 4 F ((B = (A =
Y)) = (B=0C)).

Eine weitere Anwendung des Deduktions-
theorems liefert

FA=(B=A=C0C)=(B=0)).

1. Sei nun A wabhr.
Zu zeigen ist, daB dann ((B = (4 =
C)) = (B = (C)) wahr ist.
Die Aussage wahr = C'ist genau dann
wahr, wenn C' wahr ist.
Also ergibt sich (B = C) = (B =
(")), was offensichtlich wahr ist.



(1) B=>A=>C)=((B=A) = (B=C0)) (L2)
(2) (B=>(A=C0C)) Annahme
3) (B=A)=(B=0) aus (1) und (2) mit (MP)
(4) (A= (B=A4)) (L1)
(5) A Annahme
(6) (B=A) aus (4) und (5) mit (MP)
(1) (B=0O) aus (3) und (6) mit (MP)

O

Abb. 1: Formale Ableitung von {4,(B = (A = C))} + (B = ().

2. Sei nun A falsch.
Da falsch = X fiir beliebiges X gilt,
ist der Satz bewiesen. O

Beim Vergleich des formalen und des semantischen
Beweises wird auffallen, daB wir (Menschen) den se-
mantischen Beweis einfacher finden.

Wozu also formale Beweise? Wozu iiberhaupt Beweis-
systeme?

Ein formaler Beweis ist eine rein syntaktische An-
gelegenheit. Daher kann von einem formalen Beweis
sehr einfach — rein mechanisch und absolut zwei-
felsfrei — entschieden werden, ob er korrekt ist. Von
semantischen Beweisen kann man dies in der Regel
nicht behaupten. Semantische Beweise sind viel fehler-
trachtiger als formale Beweise und haufig auch schwer
nachzuvollziehen?.

Das Auffinden eines formalen Beweises ist allerdings
selten eine mechanische Angelegenheit. Das Problem,
ob ein Satz formal ableitbar ist, ist im allgemeinen un-
entscheidbar. Hier ist also (menschliche) Intuition ge-
fragt. Damit unsere Vorstellungen und Ideen fiir das
Auffinden formaler Beweise effizient genutzt werden
kdnnen, ist es besonders wichtig, einem formalen Sy-
stem komfortable Beweisregeln hinzuzufiigen.

In Spezialfallen gibt es allerdings Entscheidungsver-
fahren. Beispielsweise sind logische Systeme der Aus-
sagenlogik entscheidbar (liber Wertetabellen, also se-
mantisch). Im allgemeinen hat man beim Entwurf
eines logischen Systems einen KompromiB zwischen
Machtigkeit (Ausdrucksvermdgen) und Entscheidbar-
keit zu schlieBen. Aussagenlogik ist nicht beson-
ders machtig, aber entscheidbar — Pradikatenlo-
gik ist sehr machtig, aber unentscheidbar (Giiltig-
keit, (Un—)Erfillbarkeit,. .. ). Bei unentscheidbaren lo-
gischen Systemen kann uns der Computer aber trotz-
dem in vielen Fallen helfen. Man kann ihn beispielswei-
se (mit Heuristiken gesteuert) eine gewisse Zeit lang

4Prof. Ingo Wegener hat am Rande einer Vorlesung mal
erzahlt, daB er jeden Monat eine nicht geringe Zahl von P =
NP und P # NP —Beweisen zur Begutachtung erhalt und
die Fehlersuche einen erheblichen Zeitaufwand verursacht. (Das
Problem ist seit ca. 30 Jahren ungelost, vermutlich gilt aber

P #£NP.)

probieren lassen, einen gegebenen Satz zu beweisen.
MiBlingt dies, so kann man ihn nun probieren lassen,
den Satz zum Widerspruch zu fiihren.

Hierliber und Uber andere Verfahren wird Ulrich Al-
denhoff berichten.

3 Temporale Logik

Die Aussagenlogik erlaubt uns Aussagen Uber einzelne
Objekte zu machen. (,,Die Sonne ist ein Stern.”) Mit
Hilfe der Pradikatenlogik konnen wir zusatzlich Bezie-
hungen (Relationen) zwischen Objekten ausdriicken.
(. Fiir jeden Stern gilt, daB er Strahlung aussendet.”,
wir kénnen nun mit dem Modus Ponens folgern, daB
die Sonne Strahlung emittiert.) Gemeinsam ist bei-
den Logiken, daB den Interpretationen eine statische
.+ Weltsicht” zugrundeliegt: eine Interpretation ist eine
feste Zuordnung von Werten zu den Atomen® der For-
meln. Ein Pradikat beschreibt eine feste Teilmenge des
Universums (der Menge aller mdglichen Objekte), es
ist somit eine Beschreibung eines statischen Aspekts

des Universums (siehe Abb. 2 links)

Dagegen beschreibt temporale® Logik (zusatzlich) dy-
namische Aspekte des Universums, also kausale, tem-
porale Verdnderungen von Eigenschaften (siehe Abb. 2
rechts). Temporale Logik ist eine spezielle modale Lo-
gik, bei der Formeln nicht generell — sondern wunter
Umstédnden (= Modus!) — wahr oder falsch sind. Die-
se Modi werden bei temporaler Logik meist Zustande
genannt. Ein Zustand ist eine Abbildung von den Ato-
men der Formeln auf die Menge aller méglichen Werte.

Temporal-logische Formeln kdénnen (neben den aus
der Aussagen— und Pradikatenlogik bekannten Ope-
ratoren) spezielle temporale Operatoren enthalten.

5Wir haben in Abschnitt 2.3 nur die Semantik eines forma-
len Systems der Aussagenlogik besprochen. Bei einem Pradika-
tenlogischen System muB eine Interpretation natirlich auch al-
len Konstantensymbolen, Pradikatensymbolen, Funktionssym-
bolen, etc. ,,Werte", also Bedeutungen, zuweisen.

8Es sei noch einmal daran erinnert, daB , temporal® nicht
.zeitbewertet” bedeutet. Qualitative (nicht—zeitbewertete) und
quantitative (zeitbewertete oder Real-Time—) temporale Logi-
ken sind zu unterscheiden.




3 TEMPORALE LOGIK
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Abb. 2: Ein Pradikat P beschreibt

Beispiele fiir temporale Operatoren (bzw. fiir de-
ren Interpretation) sind immer, schlieBlich, irgend-
wann, méglicherweise” . Ein Beispiel fiir eine temporal—
logische Aussage ist ,Es ist immer der Fall, daB
schlieBlich die Sonne aufgeht.”, was man umgangs-
sprachlich wohl eher so formulieren wiirde: ,,/mmer-
wieder geht die Sonne auf. "

Interpretationen fiur temporal-logische Formeln wer-
den liber Mengen von Zustdnden definiert. Hier sind
zwei verschiedene , Weltsichten” bekannt.

3.1

Branching-Time und Linear-Time
Der temporalen Linear—Time— (Linearzeit-) Logik
liegt die Sichtweise zugrunde, daB die Zeit linear
ist: jederzeit gibt es genau eine mégliche Zukunft.
Dies entspricht der géngigen Sichtweise einer linea-
ren Zeitachse. Bei der temporalen Branching—Time—
(Verzweigungszeit—) Logik hat die Zeit eine baumarti-

ge Struktur: jederzeit kann sich die Zeitachse aufspal-
ten in mehrere mogliche Zukiinfte®.

qu{! qul!

v v

Abb. 3: Linear=Time und Branching=Time.

Wir wollen hier nicht in die Abgriinde der Philosophie
(,Was ist Zeit?") absteigen und bemerken nur, daB

"Diese Operatoren sind ,, Zukunftsoperatoren®. Es lassen sich
eine Vielzahl weiterer solcher Operatoren und auch ,,Vergangen-
heitsoperatoren” definieren, siehe etwa [MP92]. Von letzterem
sehen wir ab, da es im allgemeinen unser Ziel ist, Aussagen liber
die (magliche) Zukunft zu machen.

8Der Plural von ,, Zukunft® hért sich wahrscheinlich unge-
wohnt an, da wir im Alltag immer von der Zukunft reden. Un-
serem Denken liegt dann offenbar Linear—Time Temporallogik
zugrunde.

eine Teilmenge des Universums U.

es bei der Diskussion iiber nicht—deterministische Sy-
steme sehr wohl einen Sinn machen kann, ilber ver-
schiedene mdgliche Zukiinfte zu reden. Stattdessen
definieren wir exemplarisch eine Syntax fiir einfache
temporale Formeln und zwei verschiedene Semanti-
ken, Branching— und Linear—Time. Wir orientieren uns
dabei an [EH86]. Anhand dieser einfachen ,Spielzeug—
Temporal-Logik” demonstrieren wir, daB man sich bei
der Verwendung von temporaler Logik immer der zu-
grundeliegenden Semantik bewuBt sein muB, um nicht
logischen Trugschliissen zu erliegen. Denn wie Lam-
port feststellt: , Sometimes* is sometimes ,,not never”
— but not always [Lam80].

3.1.1 Syntax

Die Menge der (wohlgeformten) einfachen temporalen
Formeln wird induktiv definiert. Atomare Propositio-
nen sind Formeln der Aussagenlogik.

1. Jede atomare Proposition ist eine temporale For-
mel.

2. Wenn p und ¢ temporale Formeln sind, dann sind
(=p) und (p A q) temporale Formeln.

3. Wenn p eine temporale Formel ist, dann sind
(O p) und (* p) temporale Formeln.

Wir lesen O als ,always”, ,immer" und x als ,some-
times"”, ,irgendwann “9 Wir kdnnen V, =, etc. wie-
der in der gewohnten Weise als Abkiirzungen erklaren.
Wobhlgeformte einfache temporale Formeln sind bei-
spielsweise ((O p) = (¢ A (% 7))) und = O =p. Was
sie bedeuten wollen wir untersuchen, nachdem wir Se-
mantiken definiert haben.

Dies ist aber genaugenommen ein Vorgriff auf die Semantik,
wir sollten diese Symbole zundchst besser als ,Kasten" und
Stern* lesen.




3.1 Branching—Time und Linear—Time

3.1.2 Semantik

Die Semantik dieser einfachen temporalen Formeln

wird beziiglich einer Pfadstruktur M = (S,1I, L) er-
klart:

1. S'ist eine nicht-leere Menge von Zusténden.

2. I C S ist eine nicht—leere Menge von unend-
lich langen Pfaden'® 7 = (sq,51,52,...).

3. L ist eine Abbildung, die jedem Zustand s die
Menge aller atomarer Proposition, die im Zustand
s gelten, zuordnet.

Es sei bemerkt, daB jedes Transitionssystem 7 =
(S, S0, N)(S#0,0# 5, CS,0#NCSxS)ei
ne Pfadstruktur generiert. Fiir terminierende Zustande
werden endliche Sequenzen einfach mit dem terminie-
renden Zustand unendlich fortgesetzt.

Fiir einen Pfad m = (sg, s1, s2, .. .) sei auBerdem 7" =

(SnySnt1, - .. der n—te Suffix von .

Branching—Time—Semantik

Wir schreiben M, s =g p, wenn die einfache tempo-
rale Formel p in der Pfadstruktur M in dem Zustand s
als wahr interpretiert wird. |=, wird induktiv definiert:

M, s g P gdw. PeL(s)
M,;skEp pAg gdw. M,skEppund
M, s ':B q
M,slEp  —p  gdw. nicht M,sE5p
M sEp, Op gdw. Vr=(so,s1,...) €Il
S0 =5
Vn>0: M,s, Egp
M skEp  *p gdw. V7= {sp,s1,...) €1l

sg=8§:

In>0: M,s, Egp

Linear—Time—Semantik

Wir schreiben M, 7 |=; p, wenn die einfache tempo-
rale Formel p in der Pfadstruktur M fiir die Sequenz

T = (s0,51,...) als wahr interpretiert wird. |=, wird
induktiv definiert:
M7=, P gdw. P € L(sg)
M ml=;, pAgq gdw. M7k, pund
Maﬂ- ':L q
M,mlE;,  —p  gdw. nicht M ml=; p
M,mE;, Op gdw. Yn>0: M, 7" ;. p
M=, xp gdw. In>0: M, 7" =, p
100der Sequenzen oder — im Sinne von Olaf Stursbergs Vor-

trag — unendlich langen Worten

Wenn klar ist, liber welche Interpretation M wir reden,
dann schreiben wir auch einfach s |=p pbzw. 7 |=, p
statt M, s =5 pund M, 7=, p.

Es hat den Anschein, als konnen mit Linear—Time—
Logiken nur Aussagen iber einzelne spezielle Pfade
formuliert werden. Dies ist natiirlich nicht so. Das
Theorem (vergleiche Abschnitt 2.3.2) =, p driickt ja
aus, daB M, 7 |=, p fiir alle Pfadstrukturen und alle
Pfade gilt. Analog besagt M =, p, daB p fiir alle Pfa-
de der Pfadstruktur M wahr ist. Und M =, (¢ = p)
besagt, daB alle Pfade in M, die Formel ¢ gentigen,
auch Formel p erfiillen.

3.1.3 Beispiele

Wir betrachten nun die zwei einfachen temporale For-
meln von oben:

(O p) = (gN(x7)))
- 0O-p

Sei m = (sq, 51, . ..) ein beliebiger Pfad. Die temporale
Formel f bedeutet unter beiden Interpretationen, also

sowohl bei M, sy =5 f als auch M, 7=, f:

Wenn p von dem Zustand sg an immer
erfillt ist, dann muB ¢ in sy gelten und es
muB irgendwann 7 erfillt sein.

Die temporale Formel g bedeutet in der Linear-Time—
Semantik:

p gilt in sy oder irgendwann in der Zukunft.

Die Formelist in der Linear—Time—Semantik also dqui-
valent mit x p, sieche Abb. 4 links. In der Branching—
Time—Semantik bedeutet sie aber , nicht niemals p“,
sieche Abb. 4 rechts:

Es ist méglich, daB p in sy oder irgendwann
in der Zukunft gilt.

o—e

oO—o

OO0 —=8—07 CéC:CCOO_D
oo

o not p ) N
O—-O—O—c0—=

t

Abb. 4: = O =p:  sometimes” und ,, not never”.



3.2 Welche Semantik ist zu bevorzu-
gen?

Es gab eine Zeit lang eine Kontroverse dariiber, wel-
che Semantik , besser” sei [Lam80, EH83, EH86]. Es
hat sich herausgestellt, daB Branching—Time-Logik
»machtiger” ist. In ihr kann man im Gegensatz zur
Linearzeitsemantik auch Moglichkeiten ausdriicken.

Andererseits werden in der Praxis meist nur in ihrer
Machtigkeit eingeschrankte Branching—Time—Logiken
verwendet und Linear-Time-Logik wird haufig als
, hatirlicher” empfunden. Es sollte bei diesen Uber-
legungen auch nicht vergessen werden, daB automati-
sche Beweissysteme im allgemeinen um so komplexer
und ineffizienter werden, je machtiger die zugrundelie-
gende Logik bzw. deren Semantik ist. AuBerdem hangt
es letztendlich vom konkreten Anwendungsfall ab, wel-
che Logik geeigneter ist.

In den nadchsten Abschnitten werden zwei spezielle
temporale Logiken vorgestellt, die offenbar'! auf brei-
te Akzeptanz gestoBen sind:'?> CTL und TLA. Doch
zuvor wollen wir noch kurz darstellen, von welcher Art
die Eigenschaften sind, die mit temporaler Logik un-
tersucht werden.

3.3 Sicherheits—
eigenschaften

und Lebendigkeits-

Systemeigenschaften lassen sich in zwei Gruppen un-
terteilen:

1. Sicherheitseigenschaften (Safety Properties) be-
sagen, daB bestimmte Ereignisse oder Zustande
niemals eintreten. (,Nichts schlechtes passiert. ")

2. Lebendigkeitseigenschaften (Liveness Properties)
driicken aus, daB bestimmte Ereignisse oder Zu-
stdnde schlieBlich eintreten. (,Etwas gutes pas-
siert. ")

3.3.1 Sicherheitseigenschaften

Wenn eine Sicherheitseigenschaft nicht erfiillt ist,

dann muB sie bereits nach endlicher Zeit verletzt wor-

den sein!?.

M beispielsweise an der Anzahl von Publikationen gemessen

12Es sei bemerkt, daB es bei temporalen Logiken eine zeitlang
eine dhnliche Entwicklung gab wie bei Programmiersprachen:
jeder Autor eines Artikels hat zundchst (s)eine ,neue” Logik
definiert, bevor er dann interessante Eigenschaften dieser Logik
(wieder—)entdeckt hat.

13Eine Eigenschaft P ist genau dann eine Sicherheitseigen-
schaft, wenn gilt: Eine unendliche Sequenz = erfiillt P genau
dann, wenn jeder endliche Prifix von = P erfiillt.

3 TEMPORALE LOGIK

Ammer wenn der Reaktor betrieben wird, dann ist
die Kiihlung eingeschaltet" ist eine Sicherheitseigen-
schaft, die besagt, daB es nie der Fall ist, daB der
Reaktor in Betrieb ist, und die Kiihlung ausgeschaltet
Ist.

Sicherheitseigenschaften sagen nur aus, daB gewisse
Dinge nie eintreten werden. Ein System erfiillt eine
Sicherheitseigenschaft daher auch dann, wenn es gar
nichts tut! Um dieses (im allgemeinen sicherlich un-
erwiinschte) Systemverhalten auszuschlieBen, miissen
zusatzlich Lebendigkeitseigenschaften gefordert wer-
den.

3.3.2 Lebendigkeit und Fairness

Wenn eine Lebendigkeitseigenschaft nicht erfiillt wird,
dann wird sie von der gesamten unendlichen Sequenz
verletzt, nicht aber durch endliche Prafixe.

Wenn der Not—Aus—Knopf betatigt wird, dann wird
die Anlage heruntergefahren” ist eine Lebendigkeits-
eigenschaft, die besagt, daB die Betatigung des Not—
Aus—Knopfs (irgendwann'*) dazu fiihrt, daB die Anla-
ge zum Stillstand kommt.'?

Lebendigkeitseigenschaften lassen sich durch Fairness
beschreiben:

e Ein System ist fair zu einer Aktion A4, wenn A im-
mer wieder (= unendlich haufig) ausgefiihrt wird,
vorausgesetzt .4 ist ,genligend h3ufig” ausfiihr-

bar.

Was ,, genligend haufig” bedeuten soll, muB natiirlich
noch definiert werden:

e Man spricht von starker Fairness oder Com-
passion, wenn ,, geniigend h3ufig” als , unendlich
haufig" interpretiert wird.

A wird unendlich h3ufig ausgefiihrt, oder A ist
nur endlich oft moglich, also schlieBlich immer
unmaoglich.

o Dagegen bedeutet schwache Fairness oder Justi-
ce, daB eine Aktion unendlich haufig ausgefiihrt
wird, wenn sie nicht unendlich haufig unmdglich
ist, ,genligend haufig” wird also als , nicht un-
endlich haufig nicht” interpretiert.

14In realen Systemen ist ,irgendwann® meistens nicht ge-
nug, man mochte im allgemeinen sicherstellen, daB eine sol-
che Aktion innerhalb einer vorgegebenen Zeitspanne durch-
gefiihrt wird. Dafiir bendtigt man zeitbewertete (Real-Time)
Modellierungsmethoden.

15 Man lasse sich nicht dadurch verwirren, daB das Vorhanden-
sein der in diesen Beispielen genannten Eigenschaften fiir das
sichere Betreiben der Anlage notwendig ist und ein Ingenieur da-
her beide Eigenschaften als Sicherheitseigenschaften bezeichnen
wiirde.



4.2 CTl*-Semantik

A wird unendlich h3ufig ausgefiihrt, oder A ist
unendlich h3ufig unmdglich, also immer wieder
unmaoglich.

Starke Fairness macht natiirlich nur fiir nicht—deter-
ministische Systeme Sinn, da in einem deterministi-
schen System zu jedem Zeitpunkt immer nur eine ein-
zige Transition moglich ist und diese dann auch durch-
gefiihrt werden muB, falls das System nicht im aktuel-
len Zustand verharrt. Im alltdglichen Sprachgebrauch
meinen wir mit ,Fairness” haufig ein Verhalten, bei
dem ,jeder mal an die Reihe kommt". Ein solches
Verhalten wird im Kontext der temporalen Logik als
Impartiality bezeichnet.

Die Konjunktion (A-Verkniipfung) von reinen Si-
cherheitseigenschaften mit Fairness—Eigenschaften
beziiglich Teilaktionen dieser Sicherheitseigenschaf-
ten ist eine Moglichkeit, Lebendigkeitseigenschaften
zu definieren, ohne weitere implizite Sicherheitseigen-
schaften zu spezifizieren, die dann beispielsweise zu
Widerspriichen fiihren konnen. Allgemeine Lebendig-
keitseigenschaften kdnnen implizite Sicherheitseigen-
schaften enthalten, welche dann zu Unerfillbarkeit
fiihren kénnen.

Es gibt Eigenschaften, die reine Sicherheitseigenschaf-
ten oder reine Lebendigkeitseigenschaften sind, dies ist
aber im allgemeinen nicht der Fall.

4 Computation Tree Logic —
CTL

Computation Tree lLogic (CTL) [CES83, CESS86,
CGLY94] ist eine Einschrinkung der temporalen
Branching—Time Logik CTL*. Wir beschreiben
zunichst die Syntax und Semantik von CTL*~Formeln
und definieren dann die Untermenge der CTL-
Formeln, auf die wir uns dann im weiteren Verlauf
beschranken werden.

4.1 CTL*-Syntax

Anstatt wieder nur eine minimale Menge von Sym-
bolen zu definieren und dann weitere Symbole als
Abkiirzung zu erklaren, geben wir aus Griinden der
Ubersicht gleich die gesamte (iiblicherweise benutzte)
Syntax an. Diesesmal benutzen wir zur Spezifikation
der Syntax allerdings eine (kontextfreie) Grammatik.

Abb. 5 beschreibt die Operatoren und Quantoren,
Abb. 6 gibt die Formeln von CTL* an. Es werden
Zustands— und Pfadformeln unterschieden. Wohlge-
formte CTL*—Formeln sind schlieBlich Zustandsfor-
meln. Die Darstellung als Grammatik hat unter ande-
rem den Vorteil, daB gleichzeitig die syntaktischen Ka-

tegorien von Teilformeln bezeichnet sind. Beispielswei-
se ist E ((G p) = ¢) von der Kategorie ,, Zustands—
Formel” (und ,, CTL*~Formel®).

4.2 CTL*-Semantik

Zunidchst definieren wir in Abb. 8 Sprechweisen (=
nicht—formale Semantik) fiir die neuen Symbole.

temporale Operatoren:

X p  next timep
im nachsten Zustand gilt p
Gp alwaysp
p gilt immer
Fp  sometimesp
p gilt irgendwann
pUyq puntilq
p gilt solange bis ¢ gilt
und irgendwann gilt ¢
pV q preleases q

q gilt solange bis p gilt

Pfad—Quantoren:

Ep exists path: p
es gibt einen Pfad auf dem p gilt
A p  forall paths: p

fiir alle Pfade gilt p

infinite Zustands—Quantoren:

F> p infinitely often p
p gilt unendlich oft
G™® p  almost everywhere p

p gilt immer
bis auf endlich viele Ausnahmen

Abb. 8: Sprechweisen fiir CTL*~Symbole.

Die formale Semantik von CTL*—Formeln ist in Abb.
9 aufgelistet. Es sei dabei s ein Zustand, 7 =
(so, 81, 82,...) ein Pfad, P eine atomare Propositi-
on, f,g Zustands—Formeln und schlieBlich p, ¢ Pfad-
Formeln. @ = (s, 8n41,...) sei der n—te Suffix
des Pfades , first(w) der erste Zustand von =, al-
so first(7™) = s,. Da das Modell M im allgemeinen
klar ist, schreiben wir kurz s = p und 7 |= p statt

M,s=pund M, 7 Ep.

Bemerkungen

Es hatte geniigt, die Syntax und Semantik von A, —,
X, U, E und F* zu definieren und die iibrigen als
Abkiirzungen durch folgenden ldentitaten bzw. Dua-
litaten zu definieren:

Fp —
Gp —

wahr U p
—F (=p)
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(log-Op-1) = =
(log=0Op-2) = A|V|=| <=
(temp—Op-1) = X |G|F
(temp—Op-2) = U|V
(Pfad—Quantor) = E|A
(inf-Zustands—Quantor) = F* | G™

Abb. 5: CTL*-Syntax: Operatoren und Quantoren.

(Zustands—Formel) (atomare—Proposition)
( {Zustands—Formel) )
(log—Op-1) {Zustands—Formel)
(Zustands—Formel) (log—Op-2) {Zustands—Formel)
(Pfad—Quantor) {Pfad—Formel)
(Pfad—Formel) (Zustands—Formel)
( {Pfad—Formel} )
(log—Op-1) {Pfad—Formel)
(temp—Op—1) (Pfad—Formel)
(Pfad—Formel) {log—Op—2) {Pfad—Formel)
(Pfad—Formel) (temp—Op-2) (Pfad—Formel)
(inf-Zustands—Quantor) {Pfad—Formel)
{

(CTL*-Formel) := (Zustands—Formel)

Abb. 6: CTL*-Syntax: Formeln.

(CTL—Formely := (atomare—Proposition)

( {CTL—Formel} )

(log—Op-1) {CTL—Formel)

(CTL-Formel) {log—Op-2) {CTL—Formel)
(Pfad—Quantor) (temp—Op-1) (CTL-Formel)
{

Pfad—Quantor) ( {(CTL—Formel) (temp—Op-2) (CTL—Formel) )

Abb. 7: CTL-Syntax: Formeln.




4.3 Einschriankung von CTL*: CTL
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skE P gdw P e L(s)

s B I gdw nicht s = f

sk gdw. s S

skE fAg gdw. sEfundskEyg

skE fVvy gdw. sEfodersl=y¢

skE f=y9 gdw. st fodersl=yg

sE f <=y gdw. sEf=>gundskEf=yg

skE Ep gdw. 3 Pfad 7 mit first(m) = s :w |Ep
skE Ap gdw.  V Pfade # mit first(x) = s :m Ep
T E I gdw first(w) = f

7 £ p gdw nicht 7 = p

T —p gdw. wlEp

T E pPAq gdw. 7Epund sEq

T E pVyg gdw. 7 |Epoder s g

T E p=yq gdw. 7 £ poder T =¢q

TE p <<= q gdw. rEp=qudrl=Eq=0p

T E Xp gdw. tep

T E Gp gdw. Vi>0:7ll=p

T E Fp gdw. Fi>0:7 =p

T pUq gdw. Fi>0:7mEqgAYj<i: T E=p
T pVyq gdw. Fi>0:m EpAYj<i:nlilEqVVi>0:7 [=¢q
SE FYp g [{iliz 00 Fp) =
SEGYp s [{iliz 0 p)] < oo

Abb. 9: CTL*-Semantik.

pVgqg < =((-p)U(~q)
Ap <= -E(-p)
G¥p <= -F*(-p)

Die logischen Operatoren V, = und <= hitten wie
gewohnt definiert werden kdnnen.

Im Gegensatz zu TLA wird bei CTL im allgemei-
nen nicht ausdriicklich zwischen Sicherheits— und Le-
bendigkeitseigenschaften unterschieden. Beispielswei-
se ist die CTL—Formel A [p U ¢] eine Mischung aus
Sicherheits— und Lebendigkeitseigenschaften:

o Sicherheit: p wird nicht falsch, bevor ¢ wahr ge-
worden ist.

o lebendigkeit: q wird schlieBlich irgendwann wahr.

Eine Trennung von Sicherheits— und Lebendigkeitsei-
genschaften ist haufig fiir die Verifikation vorteilhaft.

4.3 Einschriankung von CTL*: CTL

Nun definieren wir die Syntax von CTL, einer Ein-
schrankung von CTL*. Im Gegensatz zu CTL* existiert
fiir CTL ein effizienter Model-Checking—Algorithmus,
also ein Verfahren, das M = p fiir endliche Modelle
iberpriift [CES83, CES86].

Abb. 7 gibt die Grammatik von CTL-Formeln an. Die
logischen und temporalen Operatoren seien dabei wie
in Abb. 5 definiert. Es ist offensichtlich, daB CTL-
Formeln CTL*~Formeln sind. Die Semantik von CTL-
Formeln ist somit durch die CTL*-Semantik (Abb.
9) definiert. Infinite Zustandsquantoren sind in CTL-
Formeln nicht erlaubt. Pfad—Quantoren und tempora-
le Operatoren diirfen immer nur in der angegebenen
Weise paarweise auftreten.

Beispiele:

e EG (p = (¢gA AF p)) ist eine CTL-Formel und
auch eine CTL*-Formel.

e E (G p = (¢gA\ AF p)) ist eine CTL*—Formel
aber keine CTL-Formel.

Besonders anschaulich (Abb. 10) und wichtig sind die
folgenden vier Kombinationen von Pfad—Quantoren
und temporalen QOperatoren:

1. EF p: potentiell p, p ist modglich, nicht nie p.
2. AF p: schlieBlich p, p ist unvermeidbar.
3. EG p: potentiell immer p, immer p ist méglich.

4. AG p: immer p, p ist invariant.
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AG p

Abb. 10: EF p, AF p, EG p, AG p.

4.4 Modellierung mit CTL

CTL IaBt sich zur Spezifikation von Eigenschaften ei-
nes diskreten Systems verwenden. Das System selbst
muB dazu zundchst als Transitionssystem modelliert
werden'® . Die geforderten Eigenschaften werden dann
als CTL-Formeln spezifiziert. Die Verifikation besteht
nun darin, nachzupriifen, ob das Transitionssystem die
geforderten Eigenschaften erfiillt.

Abb. 11 auf Seite 15 beschreibt die Rolle von CTL bei
der modellbasierten Entwicklung von diskreten Syste-
men in einem etwas groBeren Kontext. Ausgehend von
den nicht—formalen Anforderungen'” an das System
wird im allgemeinen eine Systemspezifikation, etwa ein
Pflichtenheft, erstellt. Diese Systemspezifikation wird
nun einerseits in ein konkretes System (die System-
realisierung oder —implementierung) umgesetzt, ande-
rerseits werden aus der Systemspezifikation geforderte
Eigenschaften extrahiert oder abgeleitet.

Die Systemrealisierung muB in ein Transitionssystem
umgesetzt werden, die Eigenschaften werden mit
CTL-Formeln ausgedriickt. Die Umsetzung der Sy-
stemrealisierung in ein Transitionssystem kann haufig
automatisch erfolgen, wenn es sich um Software,
Schaltkreise oder Schaltwerke handelt. Das Aufstellen
der CTL-Formeln muB dagegen im allgemeinen ma-
nuell erfolgen, da die geforderten Eigenschaften nur
informell vorliegen.

Der Model-Checker nimmt nun das Transitionssystem
M und CTL-Formeln p und priift, ob M |= p gilt. Ist
dies nicht der Fall, so muB im Transitionssystem ein
Pfad existieren, der diese Eigenschaften verletzt. Es ist
fir die Korrektur der Realisierung des Systems sehr
hilfreich, wenn nicht nur die Existenz solcher Pfade
festgestellt wird, sondern diese auch angegeben wer-
den kdnnen.

16Die Modellierung diskreter Systeme mit CTL ist eigentlich
eher eine Modellierung mit Transitionssystemen.

17Das sind die Vorstellungen, die beispielsweise Designer oder
Kunden von dem zu entwickelnden System haben. Sie konnen
nur nicht—formal beschrieben werden.

4 COMPUTATION TREE LOGIC — CTL

4.5 Beispiel: Ein Brenner

Das folgende Beispiel ist [MPBC92] entnommen. Abb.
12 beschreibt einen Brenner. Die Ventile v1 und v2
sind normalerweise geschlossen. Der Ziindmechanis-
mus ist mit Igl bezeichnet, d1 ist ein Flammendetek-
tor. Ein Designer habe nun eine Operationsfolge (wie
in Abb. 12 gezeigt) angegeben. Das Ziel der Verifika-
tion ist es, eventuelle Entwurfsfehler zu finden, bevor
das System implementiert wird.

CONTROLLER

1. Start with initial conditions:
v1:=0; v2:=0; 19g1:=0;
Open the air valve: vi:=1;
Open the fuel valve: v2:=1;
Turn on the ignitor: 1gl:=1;
Turn off the ignitor: 1gl:=0;
If exists flane
then go to step 7;
el se go to step 4;
7. If shutdown button pressed
or flame disappears
then stop;
el se go to step 7;

ook wh
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Abb. 12: Ein Brenner.

451 Modellierung als Transitionssystem

Dazu wird zunichst das System als Transitionssystem

T = (S, Sy, N) beschrieben:

S = {1,2,...,10}
So = {1} CS
No= {(1,2),(2,3),(3,4),(4,5),(5,6),

(6,4),(5,7),(7,7),(7,8),(7,9),
(8,10),(9,10), (10,10)} C S x S

Durch 7 wird dann folgende Pfadstruktur M =
(S, 10, L) generiert:
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< air
v2:=1
3

igl:=1

4

1g:=1
6
Igl: =0 < airfuel >
5
<ai r, fuel no flame

flame and
no shutdown

Abb. 13: Transitionsdiagramm.

oI = {{so,81,..)|Vi:(85,8i41) €T} CS™
{1~ 0,2+ {air},3 — {air, fuel},

4 — {air, ig, fuel}, 5 — {air, fuel},

6 — {air, fuel}, 7 — {air, fuel flame},
8 +— {air, fuel, flame, shut},

9+ {air, fuel},10 — 0}

Abb. 13 zeigt das entsprechende Transitionsdia-

gramm. In jedem Zustand ist angegeben, welche ato-
maren Propositionen dort gelten. Beispielsweise sind
in Zustand 1 und 10 keine erfillt und in Zustand 4
gelten air, ig und fuel. An den Zustandstransitionen
sind die Ereignisse notiert, die den Ubergang hervor-
rufen.

4.5.2 Untersuchung von Eigenschaften

Nun miissen die geforderten Eigenschaften, die das Sy-
stem erfillen soll, als CTL—Formeln beschrieben wer-
den. Eine sicherlich wiinschenswerte Eigenschaft ist,
daB es moglich sein muB, daB die Flamme irgendwann
mal brennt:

EF (air A fuel A flame)

Die CTL-Formel besagt, daB es einen Zustand gibt,
in dem air, fuel und flame existieren.

Es soll aber ausgeschlossen sein, daB Brennstoff kon-
tinuierlich flieBen kann ohne daB eine Flamme brennt:

- EF EG (fuel A —flame)
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Die CTL-Formel besagt, daB es nicht der Fall ist, daB
ein Zustand existiert, von dem aus ein Pfad existiert,
auf dem immer Brennstoff flieBt aber keine Flamme
existiert. Diese Aussage ist falsch, da zwischen den
Zustanden 4,5 und 6 ein potentiell unendlich langer
Zyklus existiert.

In dem Vortrag von Ulrich Aldenhoff wird diese Bei-
spiel aufgegriffen und exemplarisch vorgefiihrt, wie
mit dem CTL-Model-Checker automatisch verifiziert
werden kann, daB die erste Eigenschaft, aber nicht
die zweite Eigenschaft erfiillt ist. AnschlieBend wird
das System verbessert, so daB es beiden Eigenschaf-
ten geniigt.

5 Temporal Logic of Actions —
TLA

Temporal Logic of Actions (TLA) [Lam91, Lam94]
ist eine temporale Linear—Time Logik, die Systeme
als Transitionssysteme modelliert. Der Zustandsraum
wird durch das Produkt aller Variablen v definiert
(strukturierter Zustandsraum). Der wichtigste tem-
porale Operator ist O, ,,immer". Der Operator O,
. schlieBlich”, wird als Abkiirzung fir = O — verwendet
(vergleiche auch Abschnitt 3.1.3). TLA unterscheidet
im Gegensatz zu CTL strikt zwischen Sicherheits— und
Lebendigkeitseigenschaften. TLA-Formeln sind tem-
porallogische Formeln, die , invariant unter Stottern™
sind.

Eine kanonische TLA-Formel ist eine Konjunktion von
drei Teilen:

U = Init A O[Next]y, A Fuir
—~ S~
initial next-step fairness

safety

Die ersten beiden Teile beschreiben Sicherheitseigen-
schaften, der dritte Fairness—Eigenschaften. Die ein-
zelnen Teile haben folgende Bedeutung:

1. Inat ist ein Pradikat iiber den Variablen und de-
finiert die Menge der Initialzustadnde.
Beispiel: Init := =0

2. Next ist die Next—State—Relation, die durch eine

Disjunktion von Aktionen gegeben ist.
Beispiel: Next :== AV B

Eine Aktion A ist ein Pradikat iiber einem Zu-
standspaar und definiert im allgemeinen eine gan-
ze Menge von Zustandsibergangen. Normal ge-
schriebene Variablen (z.B. #) beziehen sich auf
den ersten Zustand, , geprimte” Variablen (z.B.
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#') auf den zweiten Zustand des Zustandspaars.
Beispie: A .=z >0A 2 =2 -1

[Next], ist eine Abkiirzung fiir Next V (v = v).

O [Next], besagt schlieBlich, daB ein Schritt im-
mer ein durch durch die Next-State—Relation
erlaubter Schritt ist, oder die Variablen v un-
verandert 18Bt. Letzteres wird Stotterschritt ge-
nannt. Stotterschritte spielen bei der Verfeine-
rung von TLA-Spezifikationen eine wichtige Rol-
le.

3. Fair ist eine Konjunktion von Fairness—
Bedingungen iiber Aktionen.

Beispiel: Fair := WF,(A) A SF,(B)

Schwache Fairness WF,(A) besagt, daB ei-
ne Aktion A unendlich haufig ausgefiihrt wird
und v andert, wenn sie nicht unendlich haufig
unmaoglich ist.

Starke Fairness SF,(A) besagt, daB eine Aktion
A unendlich haufig ausgefiihrt wird und v andert,
wenn sie unendlich haufig mdglich ist.

Auf einige weitere Elemente von TLA-Formeln wollen
wir zunachst noch eingehen, bevor wir uns einem Bei-
spiel zuwenden. Die vollstandige Definition der Syn-
tax und Semantik von TLA-Formeln ist in Abb. 15
und Abb. 16 (Seite 16) aufgelistet, sie sind [Lam94]

enthommen.

Pradikate: Ein Pradikat P wird von einer Zustands-
folge 7 erfiillt, wenn der erste Zustand von 7 das
Pradikat erfiillt. (Dies ist also genau so wie bei

CTL definiert.)

Aktionen: Eine Aktion A wird von einer Zustands-
folge 7 erfiillt, wenn die ersten beiden Zustande
von 7 sie erflllen.

Dabei werden fir die normalen Variablen der Ak-
tion die dem ersten Zustand entsprechenden Wer-
tebelegungen eingesetzt und fiir die geprimten
Variablen die des zweiten Zustands.

Immer: Fiir eine Formel F' wird O F' von einer Zu-
standsfolge 7 erfiillt, wenn jeder Suffix von 7 sie
erfiillt.

e st F' ein Pradikat, dann ist dies dquivalent
damit, daB jeder Zustand von 7 F erfiillt.

e Ist I eine Aktion, dann ist dies dquiva-
lent damit, daB je zwei aufeinanderfolgende
Zustinde von 7 F erfiillen.

SchlieBlich: & wird in TLA durch = O — definiert.
Fiir eine Formel F wird & F von einer Zustands-
folge = erfiillt, wenn es einen Suffix von 7 gibt,
der sie erfiillt.

5 TEMPORAL LOGIC OF ACTIONS — TLA

e Ist /' ein Pradikat, dann ist dies dquivalent
damit, daB es einen Zustand von 7 gibt, der
F erfullt.

e Ist F' eine Aktion, dann ist dies dquiva-
lent damit, daB es zwei aufeinanderfolgende
Zustande von 7 gibt, die F' erfiillen.

Méglich: Fnabled (A) ist das Pradikat, welches be-
schreibt, ob die Aktion A im aktuellen Zustand
s moglich ist, ob also ein Zustand ¢ existiert, so
daB das Zustandspaar (s,t) A erfiillt.

Fairness: Schwache und starke Fairness kdnnen un-
ter Verwendung der abkiirzenden Schreibweise
(AYy = a[mA]l, = AA (v # ') folgenderma-
Ben ausgedriickt werden:

WF,(A) = 0O (A), v OO = Enabled (A),

0o (A)y vV OO = Enabled (A),

5.1 Modellierung mit TLA

TLA eignet sich zur Spezifikation, Verifikation und
korrektheitsgesicherten Verfeinerung von diskreten Sy-
stemen. Sowohl das System selbst als auch geforder-
te Eigenschaften des Systems kdnnen durch TLA-
Formeln beschrieben werden (siche Abb. 14 und ver-
gleiche mit Abb. 11). Die Verifikation besteht darin,
nachzupriifen, ob das System die geforderten Eigen-
schaften implementiert.

Bewiesen wird in TLA im allgemeinen rein formal
durch Theorem—Proving. Abb. 17 und Abb. 16 (Sei-
te 16) zeigen die Axiome und Beweisregeln von TLA,
sie sind [Lam94] entnommen. Hierbei ist zu beach-
ten, daB das MiBlingen eines solchen Beweises nicht
aussagt, daB die geforderte Eigenschaft nicht gilt
(Semi-Entscheidbarkeit). AuBerdem miissen automa-
tische Theorem—Beweiser meist noch mit zusatzlichem
Wissen versorgt werden, indem ihnen beispielsweise
durch die Vorgabe von Lemmata bei der Strukturie-
rung von Beweisen geholfen wird.

Der Vortrag von Ulrich Aldenhoff wird diesen Punkt
weiterfiihren.

5.2 Beispiel: Eine Uhr

In Abb. 18 wird durch die TLA-Formel ®; eine Uhr,
die Stunden und Minuten zdhlt, spezifiziert. Die Uhr
starte mit der Zeit 00:00 und erhdht zyklisch die Mi-
nuten und Stunden in der fiir Uhren tblichen Weise.
Abb. 19 beschreibt die Spezifikation ®, einer Uhr,
die zusatzlich noch Sekunden zahlt. Auf Fairness—
Bedingungen verzichten wir in diesem einfachen Bei-
spiel, anhand dessen wir einige wichtige Begriffe ken-
nenlernen wollen.



5.2 Beispiel: Eine Uhr

15

Anforderungen
Systemspezifikation irgendwo hier
erfolgt der Wechsel
von nicht-formalen
Systemrealisierung Eigenschaften zu formalen Methoden
o
8
Transitionssystem CTL-Formeln 'é
E
8
M odel-Checking
OK Gegenbeispiel
Abb. 11: Verifikation mit CTL.
Anforderungen
Systemspezifikation irgendwo hier
erfolgt der Wechsel
von nicht-formalen
"Systemrealisierung” - "~ >._.  Eigenschaften zu formalen Methoden
~ Know-How ", S
~~_ -~ r- ~__- - §
TLA-Formeln 3 TLA-Formeln g
1 )
: g
S
Theorem-Proving
/ RN
OK ?

Abb. 14: Verifikation mit TLA.
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Syntax
(formula) = (predicate) | O[{action)](state function) | —{formula)
| (formula) A {formula) | O {formula)

(action) = boolean expression containing constant symbols, variables, and primed variables
(predicate) := (action) with no primed variables | Enabled (action)
(state function) := nonboolean expression containing constant symbols and variables
Semantics
s[flT = f(V v :s[v]/v) o[FAG] = o[F]Ao[G]
s[AJt := AV v’ s[v]/v, t[v]/v") o[-F] = -o[F]
=A = Vs, t€St:s[A]t =F = Vo € St™ : o[F]

s[Enabled A] := 3t € St :s[AJt

(50,81,.. Y[OF] := ¥n € N : (spn, $p41,-- - )[F]
(so,81,.. HLA] = so[A]s:

Additional notation

P’ = p(V'v' 1 0'/v) OF = —=0=F

[Al; = AV (f = f) Fre G = O(F = 0G)

(A == AN(f' 2 f) WF(A) = OO(A); vV OO—Enabled (A);

Unchanged f = f'=f SF¢(A) = OO(A)s Vv OO-FEnabled (A)y

where f is a (state function) s, 8o, S1, ... are states
A is an (action) o is a behavior
F and G are {formula)s (V'v':.../v,.../v") denotes substitution
p is a (state function) or {predicate) for all variables v

Abb. 15: Syntax und Semantik von TLA (bis auf Quantifizierung).

Syntax
(general formula) := (formula) | (general formula) A {general formula) | —(general formula)
| 3 (variable) : (general formula) | 3 {rigid variable) : {general formula)

Semantics
(50,81,..) =z {to, t1,...) = ¥YneN:¥V v # X :s]o] =tav]
b{so,s1,82,...) = if Vn€N :s, =350

then <So, S0, S0, . . >

else if 51 = 8o then h<51, 82,83, .. >

else (so)ol(s1,s2,...)

o[Fz:F] = Fp,7€St™:(hlo=1tp) A (p=c7) A T[F]
o[3c: F] := Fce Val:o[F]

Proof Rules
EFi. FF(f/z)=3x:F E2. F = d
z does not occur free in GG
Jez:F) = d
Fl1. FF(efc)=3Tc: F F2. F =@
¢ does not occur free in GG

(Fec:F) =G
where z is a (variable) F, G are {general formula)s
f is a state function s, so, to, s1, t1, ... are states
cis a (rigid variable) o is a behavior
e is a constant expression o denotes concatenation of sequences

Abb. 16: Syntax, Semantik, Axiome und Beweisregeln der Quantifizierung in TLA.
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The Rules of Simple Temporal Logic

STL1. F provable by STL4. F=d STL7. F OCOF = OOF
propositional logic OF = oG
ar
STL2. +OF = F STL5. FO(FAG) = (OF) A(OG)
STL3. - OO0OF = OF STL6. - (OOF) A (OOG) = OO(F AG)

LATTICE. > a well-founded partial order on a set S
FA(ceS) = (Ho~ (GV3deS:(c>d)AHy))

The Basic Rules of TLA
TLAL. PA(f'=f) = P
OopP = PAO[P = Py

Additional Rules
INV1. IAN]f =T
INOWN]; =01

WF1.
PANN]; = (P'VQ)
PANANAY: = @
P = Enabled (A);

OV AWEf(A) = (P~ Q)

SF1.
PAN = (PVQ)
PANNA), = @

TLAZ2.

OP AO[N]; AOF = OEnabled (A)g

O[N] ASF(A)AOF = (P~ Q)

F = (3ceS:H)~G)

PALAlf = QA [B],
OPAOAl; = 0QAQB],

INV2. F0O] = (O] = QN ATIAT])

WEF2.
N AB) = (V)
PAP NN ANA); A Enabled (M), = B
P A Enabled (M), = Enabled (A);
ON A =Bl AWFf(A)ADF
A OOEnabled (M), = <OP

D[N]f AWF¢(A)AOF = WF (M)

SF2.
NAB); = (M)y
PAP ANNANAY: = B
P A Enabled (M), = Enabled (A);
ON A =Bl ASF;(A) AOF
A OO Enabled (M), = <OOP

D[N]f ASF;(A)AOF = SF (M)

where F', G, H. are TLA formulas
A, B, N, M are actions

P, @Q, I are predicates
f, g are state functions

Abb. 17: Axiome und Beweisregeln von TLA (bis auf Quantifizierung).

5.2.1 Verfeinerung implementiert Abstraktion

Eine Uhr, die Stunden, Minuten und Sekunden zahlt,
sollte natiirlich auch einer Spezifikation von Uhren,
die nur Stunden und Minuten z3hlen, genligen. Formal
wird dies in TLA so ausgedriickt:

(35 : (1)2) = &,
Man sagt:

o O, implementiert @4,
o ®, ist eine Verfeinerung von @1, oder

o &, ist eine Abstraktion von ®s.

5.2.2 Verstecken interner Variablen

Durch den Existenzquantor Is wird dabei ausge-
driickt, daB es fiir jede Sequenz von (h, m)-Werten
eine Sequenz von s—Werten gibt, so daB, wenn die Se-
quenz von (h,m,s)-Werten @, erfiillt, die Sequenz
von (h, m)-Werten auch ®; geniigt. Durch den Exi-
stenzquantor wird also die Sequenz von s—Werten ver-
deckt bzw. versteckt. Daher wird der Existenzquantor
I in TLA auch Hiding—Operator genannt.

5.2.3 Verfeinerungsabbildung

Der Nachweis von (ds : ®2) = &; wird mit Hilfe
einer Verfeinerungsabbildung (Refinement Mapping)
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Inity Ah=0Am=0

-/41 = A m<5H9
AR =hAm =m+1
AR =h+1Am =0
AR =0AmM =0

Nezxty A1V B v (G

P, = Inity A O [Neztl](h,m)

Abb. 18: TLA-Spezifikation einer hh:mm—-Uhr.

Inits Ah=0Am=0As=0
A, = A s<5HY
AR =hAm=mAs =s+1
Bs = As=59A m<5hH9
AM=hAm=m+1As=0
Co = As=b9Am=59 A h<23
AR =h4+1AmM =0A5=0
D, = As=b9Am=59Ah=23
AR =0AM=0As=0
Ne:l?tz ./42 \/Bz \/Cz \/Dz
q)z = Inltz/\ D[Neth](h,m,s)

Abb. 19: TLA-Spezifikation einer hh:mm:ss—Uhr.

geflihrt [AL90, AL91a]. Dabei ist es wesentlich, daB
TLA-Formeln Stotterschritte erlauben: Die Uhr oh-
ne Sekundenzahler kann den Minutenzahler in einem
einzigen Schritt erhdhen. Dafiir bendtigt die Uhr mit
Sekundenzdhler aber 60 Schritte. Somit kann ®5 nur
dann ®; implementieren, wenn in ®; zwischen je zwei
Aktionen 59 Stotterschritte méglich sind. Nun kdnnte
man sich weitere Spezifikation von Uhren vorstellen,
die die Zeit noch genauer messen. Also miissen TLA-
Spezifikationen beliebige Anzahlen von Stotterschrit-
ten erlauben.

Um auszuschlieBen, daB ein System eine Spezifikati-
on bereits erflllt, wenn es nur noch stottert, mussen
Fairness—Bedingungen hinzugefiigt werden.

5.3 Wichtige Eigenschaften als TLA-
Formeln

Die folgenden wichtigen Eigenschaften kdnnen mit
TLA-Formeln sehr kompakt ausgedriickt werden:

e Eine Invariante eines Systems ist eine Eigen-
schaft, die immer gilt. I ist eine Invariante, wenn
& =0 gilt.

e OO F: F gilt immer wieder, unendlich haufig.

5 TEMPORAL LOGIC OF ACTIONS — TLA

e OO P F gilt schlieBlich immer, hochstens end-
lich haufig gilt 7' nicht.

e O (F =< G): immer fihrt F' schlieBlich zu G
Dies wird auch mit F' ~ (G abgekiirzt.

Dagegen wird aber fiir die aus CTL bekannte Formel
F U G (F until G) folgende kanonische TLA-Formel
bendtigt:

Init = VFA-GA—-m
VGEAmM
A = AFA-GA—-m
A F'A=G A -m!
B = AFA-GA-mM
NG Am
C = AmAm
N = AvBvVC
v = (F\G,m)
FUG = Am: A Init
A O[N],
A WF,(B)

Die Hilfsvariable m wird zum Merken, ob G bereits
erfillt gewesen ist, verwendet: Zunachst ist m solange
falsch wie G falsch ist. Sobald G erfiillt ist wird m
wahr und bleibt dann fiir immer wahr. Wenn m nicht
wahr ist dann muB I’ wahr sein. Die Hilfvariable m
wird bendtigt, da TLA-Formeln , kein Ged&chtnis ha-
ben”. Sie wird schlieBlich durch den Existenzquantor
in der Formel versteckt.

F U G konnte auch mit folgender einfacheren Formel

ausgedrickt werden:
FUG:=3dm: AGV-m

A OGE = (m=m'))

A O(G=0m)

A O(-m=F)

AN OG

Dies ist aber keine TLA—Formel, da Aktionen in TLA-
Formeln nur in der Form O [A], verwendet werden
dirfen.

5.4 Beispiel: Ein Brenner

Wir wollen nun das Beispiel aus Abb. 12, den Bren-
ner, aufgreifen. In Abb. 20 ist der Brenner, den wir
im Abschnitt iiber CTL bereits als Transitionssystem
modelliert haben, als TLA-Formel spezifiziert.

Eine typische Technik bei der Ubersetzung von QOpera-
tionsfolgen in TLA-Spezifikationen ist es, eine zusatz-
liche Variable PC (Program Counter) einzufiihren,
um die Reihenfolge der einzelnen Schritte festzulegen.
Diese interne Variable wird schlieBlich durch APC ver-
steckt.
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step? = APC=2APC =3
Avl’ =1

stepd = APC=3APC =4
A2 =1

step4 = APC=4APC'=5
A gl =1

stepd = APC=5APC =6
A gl =0

stepbflame = A PC=6 A PC' =17
Adl =1

stepbfail = APC=6APC =4
Adl =0

step7shut = A PC =7 A PC' =8
A shut =1

stepTfail = APC=T7TAPC =38
Adl =0

flameOn = Avli=1Av2=1
ANIgl =1Adl'=1

flameFail = Adli=1Adl'=0

stop ;= A PC =8 A PC'" = stopped
Avl"=0Av2" =0
Algl"=0Adl"=0

Init .= AvI=0Av2=0
ANlgl =0A dl =0
PC =2

>

step2 V stepd

step4d V steph

stepbflame V stepGfail
stepTshut V stepTfail

V flameOn V flameFail V stop

< <K

(PC,vl,v2,Ig1,d1)

A WF, (step2)
A WF, (stepd)
A WF, (stepd)
A WF, (stepd)
A WF, (stepbflame)
A WF, (stepbfail)
A WF, (step7shut)
A WF, (stepTfail)
A SFy(flameOn)

A WF, (stop)

APC : Init A O[N], A F

Abb. 20: TLA-Spezifikation des Brenners.

5.4.1 Aktionen

Das System startet in einen Zustand, der Init geniigt,
also beide Ventile sind geschlossen, der Ziinder ist aus,
es existiert keine Flamme und der Programmzahler
steht auf ,2".

Nun kann (auBer Stotterschritten) lediglich die Akti-
on step?2 ausgefiihrt werden, da alle anderen Aktionen
(auBer flameOn) einen anderen Wert fiir PC' voraus-
setzen und flameOn beispielsweise wegen Ig/ = 0
nicht méglich ist. Die Ausfihrung von step2 &ffnet das
erste Ventil und danach ist lediglich step3 moglich,
wodurch auch das zweite Ventil gedffnet wird. Jetzt
kann nur step4 und somit die Ziindung erfolgen.

Nach step4 sind nun allerdings verschiedene Ak-
tionen moglich: step5 wird die Ziindung schlieBlich
ausschalten, aber vorher kann die Aktion flameOn
und anschlieBend auch flameFail ausgefiihrt werden.
Wenn flameOn auftrat und die Flamme nicht bereits
durch flameFail wieder erloschen ist, dann ist nun
stepGflame moglich, ansonsten step6fail. In letzterem
Fall ist anschlieBend wieder nur step/ moglich und so
weiter.

Wenn die Flamme brennt, dann sind nach der
Ausfithrung von step6flame solange nur Stotterschrit-

te erlaubt, bis (von auBen) shut gesetzt wird oder die
Flamme spontan durch die Aktion flameFail erlischt.
Im ersten Fall ist anschlieBend step7shut, im zweiten
Fall step7fail moglich. In beiden Fallen ist anschlie-
Bend nur noch die Aktion stop moglich.

Nun ist keine weitere Aktion mehr durchfiihrbar und
es kdnnen nur noch Stotterschritte auftreten.

5.4.2 Fairness

Die schwachen Fairness—Bedingungen WF, (step2)
bis WF,(stop) stellen sicher, daB die jeweiligen Ak-
tionen auch durchgefiihrt werden, wenn sie moglich
sind und das System sich nicht einfach mitten
in der Operationsfolge in eine unendliche Sequenz
von Stotterschritten begibt. Die starke Fairness—
Bedingung SF,(flameOn) fordert, daB durch wie-
derholte Ziindungen (step4) schlieBlich die Flamme
tatsdchlich entziindet wird. WF,(flameOn) wiirde
hier nicht ausreichen, da in stepd der Ziinder immer
wieder ausgeschaltet wird.

Fiir die Aktion flameFail ist keine Fairness—Bedingung
spezifiziert, da lediglich ausgedriickt werden soll, daB
die Flamme versagen kann, sie es aber nicht muB.




20

5.4.3 Untersuchung von Eigenschaften

Die von dem System geforderten Eigenschaften wer-
den ebenfalls durch TLA-Formeln spezifiziert.

Eine Forderung war, daBl es moglich sein muB, daB die
Flamme irgendwann mal brennt. Somit ist folgende
Implikation zu priifen:

B =0 =1Av2=1Adl =1)

Da die Aktionen step4, stepd und steptfail solange
zyklisch ausgefiihrt werden, bis schlieBlich steptflame
moglich ist, muB die Aktion flameOn zwischen step/
und steps beliebig hdufig mdglich sein. Wegen der
starken Fairness—Bedingung SF,(flameOn) muB die-
se dann auch irgendwann ausgefihrt werden. Aller-
dings konnte ihr jedesmal flamePFa:il folgen, so daB
stepbflame niemals moglich ist.

Es soll ausgeschlossen sein, daB Brennstoff kontinu-
ierlich flieBen kann ohne daB die Flamme brennt. Wir
miissen folgende Implikation priifen:

B = —00(wl=1Av2=1Adl=0)

Die Formel besagt, daB es nicht der Fall ist, daB
schlieBlich immer die Ventile geoffnet sind und kei-
ne Flamme brennt. Wegen der starken Fairness—
Bedingung SF,(flameOn) muB die Flamme auf je-
dem unendlichen Zyklus zumindest kurz aufflackern,
auch wenn dies von dem Detektor nicht wahrgenom-
men wird.

Es sei angemerkt, daB gemaB Spezifikation Brennstoff
sehr wohl beliebig lange (nur nicht unendlich lange)
unverbrannt flieBen kann. Dies ist sicher nicht im Sinne
des Entwicklers und zeigt deutlich die Notwendigkeit
von zeitbewerteten temporalen Logiken auf.

Man beachte auBerdem, daB man wegen der zusatz-
lichen Fairness—Bedingungen hier zu anderen Ergeb-
nissen kommt als bei den gleichen Fragestellungen im
Abschnitt 4 bei der Verwendung von CTL.

6 Real-Time Logik

Die Notwendigkeit zeitbewerteter (Real-Time—/Echt-
zeit—) Temporallogiken haben wir bereits erkannt, sie
wird zur Spezifikation von zeitbeschrdnkten Eigen-
schaften bendtigt.

Wichtige zeitbeschrénkten Eigenschaften sind (siehe
auch Abb. 21):

o Beschrinkte Antwort (bounded—response):
»Jedem Aufruf p folgt innerhalb von 3 Zeiteinhei-
ten eine Antwort ¢."
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o Piinktlichkeit (punctuality):
»Jedem Aufruf p folgt nach genau 3 Zeiteinheiten
eine Antwort ¢."

o Beschrinkte Invarianz (bounded—invariance):
~Nach jedem Aufruf p ist ¢ mindestens 3 Zeitein-

heiten giiltig.”
<=3
| |
| | t
p q
| |
| | t
p q
>=3
| |
| q | t
p

Abb. 21. Beschrinke Antwort (oben), Piinktlichkeit
(Mitte), beschrénkte Invarianz (unten).

Zur Einfiilhrung von Zeitschranken in temporale Logi-
ken gibt es nach [AH91] mindestens die folgenden drei
Méoglichkeiten:

1. Beschrinkte temporale Operatoren, z.B.:

O(p= (O3 9)

2. Freeze—Quantification, z.B.:
Oz:(p=>(Cy: (g Ay<z+3))

3. Explizite Uhrenvariable, z.B.:
Ve:O((pAT=2)=(C@ANT<z+3))

Als Beispiel ist jeweils die oben beschriebene , be-
schrankte Antwort” als Real-Time—Temporallogik-
formel angegeben.

Bei der ersten Methode kann der ,Wirkungsbereich”
temporaler Operatoren mit einem Zeitintervall ein-
geschrinkt werden. Unter Freeze—Quantification ver-
steht man das , Einfrieren” eines Zeitpunktes, an dem
die quantifizierte (Teil-) Formel giiltig ist. Mit einer
expliziten Uhrenvariablen kann bei der dritten Me-
thode direkt auf die globale, absolute Zeit zugegrif-
fen werden. Wie wir im weiteren Verlauf sehen wer-
den, konnen die oben genannten drei wichtigen Ei-
genschaften mit jeder dieser drei Erweiterungen aus-
gedriickt werden. Allerdings ist Freeze—Quantification



6.2 Freeze—Quantification

machtiger als die erste Methode, da sie auch nicht—
lokale Zeitbeschrankungen ausdriicken kann. Die drit-
te Methode ist wiederum noch machtiger als Freeze—
Quantification, da sie direkten Bezug auf die absolute
Zeit erlaubt.

Wir beschrianken uns bei der Beschreibung der drei
Methoden auf die Linear—Time Semantik. Die Erwei-
terung der Branching—Time Semantik verlduft analog.

6.1

Beschrankte temporale Operatoren

Bei dieser Methode kann der ,,Wirkungsbereich” tem-
poraler Operatoren durch ein Zeitintervall einge-
schrankt werden. Zur Veranschaulichung definieren
wir eine einfache Linear—Time Echtzeit—-Temporallogik
mit beschrdnkten temporalen Operatoren.

6.1.1 Syntax

Wir definieren zunachst die Syntax von einfachen tem-
poralen Formeln ¢ mit beschrankten temporalen Ope-
ratoren:

¢ = pl-oloneloUss

= [a,0] | [a,b] | [a,00]
| la, 0] | Ja,b[ | Ja, oo

~
Il

Dabei seien a,b € R»o nicht—negative reelle Zahlen
mit a < b und p atomare Propositionen.

Die iibrigen temporalen Operatoren werden als
Abkiirzung definiert. Weitere Abkiirzungen werden fiir
die Notation von Intervallen festgelegt:

pUq = pUpeolq
Crp = wahrUgp
Orp = =Cr—p
p~rq = 0O@p=Crq)
usw
<a := [0,d]
>a = Ja,00[
=a := |[a,d]
usw

6.1.2 Semantik

Nun zur Semantik dieser Formeln. Es sei (w,7)

eine zeitbehaftete Zustandssequenz, also = =
(sg,81,...) € S ein Pfad und die Intervallsequenz
I = (I1,Is,...) eine Partitionierung der nicht-

negativen reellen Zahlen: R>o = (JZ; und (f;) =
I(I;). Ferner sei t € R ein beliebiger Zeitpunkt und
p eine atomare Proposition.
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Wir definieren zunachst, wann eine zeitbehaftete Zu-
standssequenz eine Formel zum Zeitpunkt ¢ erfiillt:

mI,tE p gdw. p€s;, wobeit e l;

I tE —¢ gdw. 7, Z,lE¢

I, tE ¢1Ad gdw. 7, 7,1 ¢1 und
F,I,t ': qf)z

T,I,t': ¢1 U] qf)z gdW T,I,tz':d)z
flir ein to €t + I und
™It = ¢

fir alle t1 €]t, 1]

Mit ¢+1 sei das um ¢ verschobene Intervall bezeichnet,
also beispielsweise ¢ + [a,b[= [t + a,t + b[.

Eine zeitbehaftete Zustandssequenz erfiillt schlieBlich
eine Formel, wenn sie die Formel zum Zeitpunkt Null
erfiillt:

mIE¢ gdw. 7,7,0 F 6.

6.1.3 Beispiele

Als Beispiele seien die drei oben angegebenen wichti-
gen Eigenschaften als Formeln mit beschrankten tem-
poralen Operatoren ausgedriickt.

e Beschrinkte Antwort: p~<3(q

o Plinktlichkeit: p~=3¢

o Beschrankte Invarianz: O(p= (‘333 q))

6.2 Freeze—Quantification

Bei dieser Methode kdnnen Zeitpunkte der Gliltig-
keit von (Teil-) Formeln , eingefroren” und referenziert
werden. Zur Veranschaulichung definieren wir wieder
eine einfache Linear—Time Echtzeit—Temporallogik.

6.2.1 Syntax

Wir definieren zunadchst die Syntax von einfachen tem-
poralen Formeln ¢ mit Freeze Quantification:

¢ = plel-¢long|oUg|z:¢

Dabei seien p atomare Propositionen, z € V Variablen
und ¢ atomare Zeitschranken liber Variablen, beispiels-
weise © < y + 3.

Die iibrigen temporalen Operatoren werden wieder als
Abkiirzung definiert:

Op = wahrUp
p~q = O(p=C9)

LISW.
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6.2.2 Semantik

Es sei (7,7) eine zeitbehaftete Zustandssequenz (wie
in Abschnitt 6.1.2 definiert) und ¢ € R>o ein beliebi-
ger Zeitpunkt. Ferner sei £/ : V — R~ eine Interpre-
tation der Variablen z € V. -

Wir definieren zunachst, wann eine zeitbehaftete Zu-
standssequenz eine Formel zum Zeitpunkt ¢ unter einer
bestimmten Variableninterpretation erfiillt:

TnI,tEp p gdw. p € s;, wobei t € I;
I, tE, ¢ gdw. El=c¢
I, tE, ¢ gdw. 7w, I t[EyL ¢
7Lty ¢1A¢2 gdw. w, I tEg ¢1 und
F’I’t':E @2
T,I,t':E ¢1U¢2 gdW T,I,tz ':E qf)z
fir ein £5 >t und
T, 1, % ':E ¢1
fir alle t; €]¢, 1]
T ItEy ©:¢ gdw. W,I,t':E[I/t] o

Mit El, s sei die Variableninterpretation bezeichnet,
die mit £ bis auf x ibereinstimmt und x den Wert ¢

zuweist:
E
Eey(y) = { gy)

Eine zeitbehaftete Zustandssequenz erfiillt schlieBlich
eine Formel, wenn sie die Formel zum Zeitpunkt Null
unter jeder Variableninterpretation erfiillt:

, falls y # =
Cfallsy ==

TITE¢ gdw. VE:7,7,0 g ¢.

Man beachte, daB Freeze Quantification dual'® zu sich
selbst ist ~(z : ¢) <= x: (—¢).

6.2.3 Beispiele

Als Beispiele seien wieder die drei oben angegebenen
wichtigen Eigenschaften als Formeln mit Freeze Quan-
tification ausgedriickt.

o Beschrankte Antwort:
O(@:p=>(Cy: (g Ay<z+3))

o Piinktlichkeit:
O(:p=>(Cy: (g Ay=1+3))

o Beschrankte Invarianz:
O(x:p=>(0y:(¢gVy>z+3))

Jede Formel mit beschrankten temporalen Operato-
ren kann auch mit Freeze Quantification ausgedriickt
werden, denn es gilt:

pUrq <= 2:(pUy:(gAycx+1))

18Die ,,normalen® Quantoren 3,V sind dual zueinander:
=z : ¢) <= Vz: (—9¢).
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Andererseits konnen mit Freeze Quantification auch
nicht—lokale Zeitschranken ausgedriickt werden, was
ausschlieBlich mit temporalen Operatoren nicht
maoglich ist:

Oz:(p=>C Az (r Az<z+3)))

Wir konnen diese Formel beispielsweise wie folgt in-

Abb. 22: Nicht—lokale Zeitschranke.

terpretieren (vgl. auch Abb. 22).

»Der Aufruf von p muB eine Antwort ¢ zur
Folge haben, worauf wiederum eine Antwort
r folgt. Zwischen p und r diirfen hochstens
3 Zeiteinheiten verstreichen, ¢ darf aber zu
Jedem beliebigen Zeitpunkt zwischen p und
r auftreten.”

Also ist Freeze Quantification echt michtiger als be-
schrankte temporale Operatoren. Nicht—lokale Zeit-
schranken sind beispielsweise bei Verfeinerungen von
Spezifikationen wichtig.

6.3 Explizite Uhrenvariable

Bei dieser Methode wird eine explizite Uhrenvariable
T definiert, Uber die direkt auf die absolute Zeit zuge-
griffen werden kann. Zur Veranschaulichung definieren
wir auch hier wieder eine einfache Echtzeit—-Temporal-
logik mit Linear—Time Semantik.

6.3.1 Syntax

Wir definieren zunachst wieder die Syntax:

¢ = plel-¢[eAd[¢Ug|Tw:0

Dabei seien p atomare Propositionen, # € V Va-
riablen, 7' & V, und ¢ atomare Zeitschranken iiber
V U {T}, beispielsweise # < T+ 3.

Die iibrigen temporalen Operatoren werden wieder als
Abkiirzung definiert:

Op = wahrUp
p~q = Bp=C9)
Ve ¢ = —-dz:-¢



6.4 Zeno's Paradoxie

6.3.2 Semantik

Es sei (m,7) eine zeitbehaftete Zustandssequenz (wie
in Abschnitt 6.1.2 definiert) und ¢ € R>o ein beliebi-
ger Zeitpunkt. E : V — R>g sei eine Interpretation
der Variablen z € V' (wie in Abschnitt 6.2.2 definiert).

I, tE, ¢ gdw. EppgfEc
Ity Jr:¢ gdw. ﬂ',I,t':E[ /t]qb
fiir ein t1 € R0

Der Rest sei genau wie in Abschnitt 6.2.2 definiert.

6.3.3 Beispiele

Freeze Quantification kann auch mit eine expliziten
Uhrenvariablen ausgedriickt werden:

r:¢ < Ve:(T'=z=9¢)

oder auch!?

r:¢ <= o (T=zA ).

Wir wollen nun noch einmal die drei Beispiele von oben
betrachten (alternativ kdnnen bei den Formeln nach
dem zuvor festgestellten auch , V" und ,,=" durch ,,3"
und ,A" ersetzt werden):

o Beschrankte Antwort:
Ve:O(pAT=2)=(C(gANT<z+3))

e Piinktlichkeit:
Ve:O(pAT=2)=(C(gANT=2+3))

o Beschrankte Invarianz:
Ve O((pAT=x)=(0(qVT>x+3))

Andererseits kann aber nun auch Bezug auf die ab-
solute Zeit genommen werden. Folgende Formel kann
mit Freeze Quantification nicht ausgedriickt werden:

O({(T=0mod2)=gq)

(Immer wenn die Zeit durch 2 teilbar ist, dann soll ¢
gelten.) Formeln mit einer expliziten Uhrenvariablen
sind somit machtiger als Formeln mit Freeze Quanti-
fication, die wiederum machtiger als Formeln mit be-
schrankten temporalen Operatoren sind.

6.4 Zeno’s Paradoxie

Der griechische Philosoph und Logiker Zeno (ca. 490-
425 v.Chr.) formulierte die folgende Paradoxie, die
in Abb. 23 veranschaulicht und in [Hof79] oder im
Internet?® nachzulesen ist:

19Meines Erachtens war dieses ,,oder auch® méglicherweise
die Motivation fiir Freeze Quantification.

20World Wide Web:
http://www.shu.edu/projects/reals/history/zeno.html
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I I
I I
e 1 2.3
” N
o ?
‘ | I:‘ L[]
1 2 3,

Abb. 23: Zenos Archilles—Paradoxie.

Archilles, der schnellste Ldufer Griechenlands,
fordert die Schildkréte zum Wettrennen. Da die
Schildkréte sehr langsam ist, bekommt sie einen
Vorsprung.

Das Rennen beginnt, Archilles und die Schild-
kréte rennen bzw. kriechen los.

Nach einer gewissen Zeit hat Archilles den Start-
punkt der Schildkréte erreicht, die jedoch be-
reits ein paar Meter weiter gekrochen ist. Nach
ein paar Augenblicken hat Archilles auch diesen
Ort erreicht, jedoch ist die Schildkréte wieder-
um ein paar Zentimeter weiter gekrochen. Einen
winzigen Augenblick spéter ist Archilles auch an
diesem Ort, doch die Schildkrbte ist in der Zwi-
schenzeit auch ein winziges Stiicken weiter ge-
krochen.

usw.

Zeno folgerte: Archilles wird die Schildkréte nie iiber-
holen, da die Schildkréte zu Beginn einen Vorsprung
hat (Induktionsanfang) und jedesmal, wenn Archil-
les diese Strecke Uberwunden hat, ist sie bereits eine
Stiickchen weitergekrochen (InduktionsschluB).

Zeno folgerte hieraus, daB Bewegung unmdglich (und
somit eine lllusion) sei.

Mit dieser Paradoxie konnte Zeno sicherlich viele sei-
ner Zeitgenossen verbliiffen, uns tduscht er damit aber
nicht. Die Auflosung der Paradoxie macht das Weg—
Zeit—Diagramm in Abb. 24 deutlich:

Abb. 24: Auflésung der Paradoxie.

Durch den von Zeno beschriebenen Ablauf wird ein
KonvergenzprozeB beschrieben. Die Zeit konvergiert
gegen den Zeitpunkt, an dem Archilles die Schildkrdte
tiiberholt.
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Da aber die Zeit in unserer Welt immer fortschreitet
und jeder Zeitpunkt letztendlich lberschritten wird,
wird schlieBlich auch der Uberholungszeitpunkt iiber-
schritten und Archilles liberholt die Schildkrdte.

Diese Paradoxie ist ja nett, aber was hat das mit
Echtzeit-Logik zu tun?

Viel. In der realen Welt wachst die Zeit lber je-
de Schranke. In einer Echtzeit—Logik, in der die Zeit
durch eine Variable modelliert wird, kdnnte die Spezifi-
kation eines Echtzeit—Systems auch durch ein Verhal-
ten erfiillt werden, bei dem die Zeit konvergiert oder
sogar anhalt.

Wir erinnern uns: ein System erfiillt eine Sicher-
heitseigenschaft auch dann, wenn es gar nichts tut.
Um solch unerwiinschtes Verhalten auszuschlieBen,
benétigt man Lebendigkeits— bzw. Fairnesseigenschaf-
ten. Zeitschranken sind Sicherheitseigenschaften. Da-
her erfiillt ein Verhalten, bei dem die Zeit beschrankt
bleibt, eine Echtzeit—Spezifikation, die lediglich Zeit-
schranken enthalt.

Um dieses Verhalten auszuschlieBen, konnen einer
Spezifikation beispielsweise die folgenden Formeln hin-

zugefligt werden [AL91b]:

1. Monotonie: ('€ R>o) A O (1" € [T, o)
2. Fortschritt: ¥t € Ryq :O (T > t)

Die erste Bedingung driickt aus, daB die Zeit mit ei-
nem beliebigen nicht—negativen reellen Wert startet
und nicht fallt. Sie ist eine Sicherheitseigenschaft. Die
zweite Bedingung driickt aus, daB die Zeit iber alle
Schranken wachst. Dies ist eine Lebendigkeitseigen-
schaft.

Fiir bestimmte Anwendungen ist es angenehmer, die
zweite Bedingung, die ja tatsdchlich eine lberabzahl-
bare Menge von Bedingungen (fiir jedes ¢ € Rx¢)
beschreibt, durch nur abzahlbar viele Bedingungen zu

ersetzen?!:

Vie N O (T >t)

Haufig ist es auch angenehmer, Transitionen, die den
Zustand andern und solche, die die Zeit verandern, zu
trennen:

OWV'=vvI=10)

6.5 Beispiele fiir Real-Time—Logiken

Zum SchluB wollen wir noch auf ein paar Beispiele fiir
Echtzeit—Logiken hinweisen:

e Der Ansatz ,explizite Uhrenvariable” mit TLA
wird in [AL91b] beschrieben.

21Die Vereinigung abzahlbar vieler Lebendigkeitseigenschaf-
ten ist eine Lebendigkeitseigenschaft [AL91b].

7 ZUSAMMENFASSUNG

e CTL mit expliziten Uhrenvariablen fiihrt zu der
Logik XCTL [HLP90].

e TPTL [AH89] verwendet den Ansatz ,Freeze

Quantification™.

e Die Erweiterung von CTL um beschrénkte tem-
porale Operatoren wird bei den Logiken RTCTL
[EMSS89] und TCTL [ACD90] verfolgt.

e Eine spatere Version von TCTL [Alu91] verwen-
det zusatzlich , Freeze Quantification”.

Die Referenzen zu XCTL, TPTL, TCTL und RTCTL
sind [AH91] entnommen.

7 Zusammenfassung

Es wurden Beispiele fiir Branching=Time— und Linear—
Time—Temporallogiken vorgestellt, die sich zur Spezi-
fikation und Verifikation von dynamischen ereignisdis-
kreten Systemen eignen.

CTL und TLA unterscheiden sich nicht nur beziiglich
Syntax und Semantik, sondern werden typischerweise
auch in etwas unterschiedlichen Anwendungsbereichen
eingesetzt, die jedoch beide fir die Modellierung und
modellbasierte Entwicklung komplexer technischer Sy-
steme relevant sind. TLA eignet sich gut fiir die kor-
rektheitsgesicherte Verfeinerung von Spezifikationen,
wahrend sich CTL fiir die Verifikation von Implemen-
tierungen bewahrt hat.

Bei der Verifikation mit CTL wird die Implementie-
rung eines Systems als (endliche) Pfadstruktur bzw.
als (endliches) Transitionssystem M modelliert und
geforderte Eigenschaften werden durch CTL-Formeln
P1,-..pn ausgedriickt. Es wird dann gepriift, ob
M et pi gilt. Dieser Ansatz heiBt Model Checking
(Abb. 11).

Dagegen bleibt man bei der Verfeinerung von Spezifi-
kationen mit TLA vollstandig innerhalb dieses Kalkiils:
die geforderten Eigenschaften des zu entwickelnden
Systems werden als TLA-Formel GG ausgedriickt und
bilden die Grobspezifikation. Dann wird dieses , Sy-
stem” zu einer Feinspezifikation F verfeinert (was eine
Verfeinerung einer TLA-Formel ist 1aBt sich exakt ma-
thematisch definieren) und die Implikation Fyia (F =
() wird bewiesen. Dieser Ansatz heiBt Theorem Pro-

ving (Abb. 14).

Auch wenn dieser Artikel den Eindruck erwecken
mag, daB Branching—Time und Model-Checking so-
wie Linear—Time und Theorem Proving zusammen-
gehdren, so muB dies im allgemeinen nicht so sein.
Eine Axiomatisierung von CTL* [Kou91] ermdglicht
auch hier die Verifikation mit Beweissystemen. An-
dererseits gibt es auch Model-Checking—Ansatze fiir
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temporale Linear—Time-Logiken [JJ90]. Zu Mode/
Checking vs. Theorem Proving sei auch auf [HV91]

verwiesen.

Es ist bei den betrachteten Beispielen erkannt wor-
den, daB die unterschiedliche Semantik von Linear—
Time— und Branching=Time—Logik sowie zusatzliche
Fairness—Bedingungen sehr wohl zu unterschiedlichen
Ergebnissen fiihren konnen. Ein groBes Problem bei
der Verifikation wird stets die Formalisierung der Sy-
stemanforderungen bleiben, die ja meist zunéchst in-
formal — im allgemeinen umgangssprachlich — vor-
liegen wird.

AuBerdem ist bei den Beispielen die Notwendigkeit
flir zeitbewertete temporale Logiken aufgezeigt wor-
den und es wurden unterschiedliche Ansatze zur Erwei-
terung von qualitativen Temporallogiken in diese Rich-
tung vorgestellt. Es ist bedauerlich, daB auf Echtzeit—
Logiken nur knapp und auf hybride Temporallogiken
gar nicht eingegangen werden konnte, da bereits bei
einer Einfihrung in qualitative, diskrete, temporale Lo-
gik eine so groBe Fiille von (fiir den unerfahrenen Leser
bzw. Hérer) neuen Begriffen auftauchen.

Ein sehr wichtiger Aspekt, auf den leider in dieser Ar-
beit auch nicht eingegangen werden konnte, ist der
strukturierte Entwurf von Spezifikationen mit tem-
poraler Logik. Wie bei allen Modellierungstechniken
ist es flur die praktische Anwendbarkeit unabding-
bar, daBB Entwirfe modular strukturiert werden konnen
und Module wiederverwertet werden kénnen. Bei-
spielsweise kdnnen Petri-Netze hierarchisch in Sub-
netze (Subsysteme) strukturiert werden (siehe Aus-
arbeitung von Markus Becker), CCS— und LOTOS-
Systeme kdnnen , komponiert” werden (siehe Vorle-
sung Korrektheit und Zuverldssigkeit verteilter Syste-
me von Klaus Echtle und Heiko Krumm), bei Automa-
ten kdnnen sogenannte Haupt— und Nebenzustande
unterschieden werden und einzelne Automaten kénnen
auf verschiedene Arten zu Systemen verkoppelt wer-
den (vergleiche ebenfalls mit dieser Vorlesung). Auch
fir temporale Logiken existieren verschiedene struk-
turierte Spezifikationsstile. Es sei hierzu beispielswei-
se auf [BKP84], beziiglich CTL auf [CSSV92] und
beziiglich TLA auf [Lam95, AL93a, AL93b] verwiesen.
Der Einsatz kompositionaler Techniken in der Praxis
wird beispielsweise in [HK94, HK95, MK94, MK95]

beschrieben.
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Formaler Beweis von {—(—=A)} - A:

(1)
(2)
®3)
(4)
(5)
(6)
()
(8)

Aus Griinden der Ubersicht sind die meisten Klammern

(mmA) = (hm=mA) = (-=4)
(L1)
(—=4)
Annahme
(rmmmd) = ()
aus (1) und (2) mit (MP)
~(=A) = ((77mA) = (=4))
(L3)

aus (3) und (4) mit (MP)
(m(=mA) = ~A) = (~A) = 4)

(~(mmd) =

(mmmA) = (~4)

(L3)

aus (5) und (6) mit (MP)

——A= A

A
aus (2) und (7) mit (MP)

weggelassen.
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