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3. A temporális logikák modelljei 5
3.1. Kripke-strukt´urák . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 5
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1. Bevezet̋o

Az úgynevezettmod́alis logika osztályát eredetileg a filoz´ofusok haszn´alták kijelentések különböző
“módjainak” tanulmányozására. Ilyen módok lehetnek pl. az “esetleg”, “mindig”, “sz¨ukségszer˝uen”,
“valamikor biztosan”.

A temporális logikák a modális logikák egy formális rendszer´et képezik arra, hogy kijelent´esek igaz-
ságának logikaiidőbeli (sorrendis´egi) változását vizsgálhassuk. A tempor´alis logika rendszer´ebentem-
porális opeŕatorok állnak rendelkez´esre erre a c´elra. Ilyen oper´ator lehet p´eldául a “mindigP”, ami akkor
igaz, ha a P kijelent´es minden j¨ovőbeli időpillanatban igaz; illetve a “valamikorQ”, ami akkor igaz, ha
van olyan jövőbeli időpillanat, amikor a Q kijelent´es fennáll.

Hangsúlyoznunk kell, hogy itt az id˝obeliség tipikusan logikai id˝ore, tehát az időpillanatok sorrendi-
ségére vonatkozik, a val´os idő múlását (pl. időtartományok nagys´aga, időpontok megad´asa) a tempor´alis
logika operátoraiáltalában nem kezelik.

A temporális logikákat els˝osorban folyamatosan m˝uködő rendszerek (pl. oper´aciós rendszerek, be-
ágyazott rendszerek, egyes protokollok) tulajdons´againak le´ırására haszn´alhatjuk. Ezekben a rendsze-
rekben a bemenetek ´es a kimenetek kapcsolata nem adhat´o meg transzform´acióként, és a helyess´eg sem
fogalmazhat´o meg a kezdeti ´es a végállapotra vonatkoz´o elő- és utófeltételek formájában (hiszen pl.
nemértelmezhet˝o a végállapot). A tempor´alis logika oper´atorai alkalmasak a folyamatos m˝uködésés az
ennek kapcs´an felmerülő tulajdonságok, követelmények kifejezésére is.

A tulajdonságok egy részelokális, tehát egy-egy aktu´alis időpillanathoz k¨othető, más részük elér-
het̋ośegi, azaz a m˝uködés során jövőbeli időpillanat(ok)ra vonatkozik. Az el´erhetőségi tulajdons´agokat
szokás abiztonśag illetve azélőśegkategóriákba sorolni.

A biztonsági tulajdons´agok tipikusan bizonyos vesz´elyes, nemk´ıvánatos helyzetek elker¨ulését fogal-
mazzák meg. Ebb˝ol adódóan univerz´alis kvantort alkalmaznak az id˝opillanatokra (”minden id˝opillanat-
ban igaz, hogy a rendszer biztons´agosállapotban van”).Általában indukt´ıv módszerekkel bizony´ıthatók.
Ilyen, biztonsági jellegű tulajdonságok például egy többprocesszes rendszer eset´en a következők:

� Holtpontmentess´eg: Minden időpillanatban van fut´asra kész processz (nincs olyan id˝opillanat,
amikor csak termin´alt vagy várakozó processz l´etezik).

� Kölcsönös kizárás: Minden id˝opillanatban igaz, hogy nincs k´et vagy több processz egyszerre egy
kritikus szakaszban.

� Adatbiztonság: Minden időpillanatban igaz, hogy nincs jogosulatlan hozz´aférés (pl. csak olyan
adat olvas´asa történik, amelyhez az olvas´o processznek van jogosults´aga).

Az élő jellegű tulajdonságok tipikusan bizonyos k´ıvánatos helyzetek el´erését ı́rják elő (pl. kérésre
válaszérkezik, eredm´eny előáll). Ezeket az id˝opillanatokon alkalmazott egzisztenci´alis kvantorokkal
lehet megfogalmazni. Az ellen˝orzés neh´ezsége abb´ol adódik, hogy itt az indukt´ıv módszerek nem vethe-
tők be.Általában azt kell megmutatni, hogy a rendszer mindig ”k¨ozelebb ker¨ul” a kı́vánatos helyzethez,
majd eléri azt.Élő jellegű tulajdonságok például a következők:

� Elküldött üzenet meg´erkezik: Ha egy ¨uzenetk¨uldés történt, akkor valamikor bek¨ovetkezik az az
időpillanat, amikor az ¨uzenet meg´erkezik.

� Kérés kiszolgálása megt¨orténik: Egy kérést követően valamikor bek¨ovetkezik az az id˝opillanat,
amikor a kérés kiszolgálása megt¨orténik.

� Nincs kiéheztet´es: Minden processz el˝obb-utóbb futhat, teh´at létezik olyan jövőbeli időpillanat,
amikor a processz fut´o állapotba ker¨ul.
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� Terminálás: A program el˝obb-utóbb eléri a végállapotát.

A tulajdonságok egy része nem sorolhat´o ezekbe a kateg´oriákba. Ilyen lehet p´eldául, ha azt szeret-
nénk megfogalmazni, hogy egy adott helyzet v´egtelen¨ul sokszor fenn´all (soha nincs olyan id˝opillanat,
amikor azt mondhatn´ank, hogy ezent´ul az a helyzet soha nem ´all fenn).

A fenti tulajdonságok le´ırására a tempor´alis logikák több osztályát definiálták. Ezekkel foglalkozik
a következő fejezet.

2. Temporális logikák oszt́alyozása

A temporális logikák osztályozása többféle kritérium alapján történhet:

Kijelent és- illetve els̋orendű logikák: A temporális kijelentéslogikák – a tempor´alis operátoroktól el-
tekintve – a klasszikus kijelent´eslogika eszk¨oztárát haszn´alják. Hasonl´oan megfogalmazva, az
elsőrendű temporális logikák a tempor´alis operátorok mellett az els˝orendű logikák eszk¨oztárát
használják.

Pont- illetve intervallum logik ák: A pont logikák jellemzője, hogy a tempor´alis operátorokat egy-egy
időpillanatban ´ertékeljük ki. Olykor azonban hasznos lehet intervallum logik´at haszn´alni, amikor
a temporális operátorokat időintervallumokra defini´aljuk ésértékeljük ki.

Diszkrét- illetve folytonos idejű logikák: Hasonló meggondol´asok vezethetnek a diszkr´et illetve foly-
tonos időkezelés megk¨ulönböztetéséhez. A legt¨obb esetben (amikor p´eldául programok vagy ´alla-
potgépek vizsg´alatáról van szó) elégséges az id˝o diszkrét kezelése: egym´as utáni időpillanatokat
veszünk figyelembe, amelyek megfeleltethet˝ok a természetes sz´amok sorozat´anak. Hibrid (pl.
analóg elemeket is tartalmaz´o) és valósidejű rendszerek eset´en lehet hasznos a folytonos id˝o keze-
lése.

Lineáris illetve elágaźo idejű temporális logikák: Az idő (sorrendis´eg) kezelése szempontj´aból kétfé-
le esetet k¨ulönböztethet¨unk meg. Egyik esetben az egym´as utáni időpillanatokat mint egy line´aris
rendszert kezelj¨uk: minden időpillanatnak csak egy r´akövetkező időpillanataértelmezett (egy-
féle jövőt veszünk figyelembe). A m´asik esetben az egym´as utáni időpillanatok egy el´agazó fa
struktúrát alkotnak, minden id˝opillanatnak t¨obbféle lehets´eges rákövetkezője értelmezett (t¨obbféle
lehetséges jövőt figyelembe vesz¨unk).
Az időkezelés alapján a tempor´alis logikák következő osztályait különböztetjük meg:

� Lineáris idejű temporális logika (LTL,Linear Time Temporal Logic): A logikai idő szeman-
tikája lineáris, az időpillanatok egy id˝ovonal ment´en követik egymást. A tempor´alis operá-
torok erre az id˝ovonalra vonatkoznak.

� Elágazó idejű temporális logika (BTL,Branching Time Temporal Logic): A logikai idő sze-
mantikája elágazó, az időpillanatok fa strukt´urában elágazó idővonalak ment´en követik egy-
mást. A tempor´alis operátorok az el´agazásokra is vonatkoznak (nemcsak egy-egy id˝ovo-
nalra); pl. kifejezhet˝o, hogy minden lehets´eges el´agazásra igaz valami, illetve legal´abb egy
idővonalra igaz.

Múlt illetve j övő kezeĺese: A temporális logikák általában a j¨ovő leı́rására haszn´alatosak, hiszen rend-
szerint a rendszerek kezd˝oállapotából indulva adjuk meg a specifik´aciót illetve végezz¨uk el egyes
tulajdonságok vizsgálatát. A múlt kezelését az indokolhatja, hogy seg´ıtségével néhány tulajdons´ag
egyszer˝ubben le´ırható (pl. előző állapotokra, egyes v´altozók előző értékeire lehet hivatkozni).
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3. A temporális logikák modelljei

A továbbiakban a j¨ovő időt kezelő, időpillanatokban ´ertelmezett, diszkr´et idejű kijelentéslogikákkal fog-
lalkozunk. Ezen tempor´alis logikák seg´ıtségével leı́rt tulajdonságokat (pl. ”az ´utkeresztez˝odésben a
lámpavalamikorzöld lesz”) diszkrét állapotokkal illetve akci´okkal (műveletekkel) rendelkez˝o rendsze-
reken, például számı́tógépes programokon vagy ´allapotgépeken szeretn´enk ellenőrizni (pl. a közlekedési
lámpa vez´erlőjén). A jelen időpillanat az aktu´alis állapotot (vagy akci´ot), a jövő időpillanatok pedig
a rákövetkező állapotokat (akci´okat) jelölik, tehát az egym´as utáni időpillanatok az ´allapotok (akci´ok)
egymásutániságának (szekvenci´ajának) felelnek meg.

A temporális logikák modelljeiként olyan strukt´urákat (formalizmusokat) haszn´alunk, amelyek egy-
szerűekés matematikailag j´ol kezelhet˝ok. Ilyen struktúrákra fogjuk megadni, milyen m´odszerekkel lehet
egy tempor´alis logikai kijelentés igazs´agát ellenőrizni. Ezek az alapszint˝u matematikai strukt´urák álta-
lában a szemantika alapj´an származtathat´ok a mérnöki tervezéshez k¨ozelebbálló félformális modellekb˝ol
(pl. állapottérképből, adatfolyam gr´afból) is.

3.1. Kripke-strukt úr ák

LegyenAP atomi kijelent́esekegy véges halmaza. Ezek az adott alkalmaz´asban tov´abb nem bontha-
tó kijelentések, pl. ”a lámpa piros”, ”x > 25”, ”a processz a kritikus szakaszban van” stb. Az atomi
kijelentéseketP;Q; ::: nagybet˝ukkel jelöljük.

Egy adottAP mellett aKripke-strukt́ura (Kripke-structure, KS) a k¨ovetkező hármas:M = (S;R;L)
ahol

� S azállapotok véges halmaza (az ´allapotokatáltalábans-sel jelöljük),

� R � S � S állapotátmeneti rel´ació,

� L : S ! 2AP az állapotok c´ımkézése az atomi kijelent´esekkel. Egy ´allapotot több kijelentés
is cı́mkézhet. Mindens állapotratrue 2 L(s) és false =2 L(s), ahol true az ”igaz” kijelentés
(mindenütt igaz),false pedig a ”hamis” (sehol sem igaz).

A Kripke-struktúra teljes, ha8s 2 S : 9t 2 S; (s; t) 2 R (egyébként részlegesnek mondjuk).
Egy példa látható a 1. ábrán. IttAP = fZöld, Sárga, Piros, Villog´o sárgag, és pl.L(s4) = fPiros,

Sárgag.
Kripke-struktúrákat haszn´alunk akkor, ha a rendszer¨unk működését azállapotainak megad´asával tud-

juk a legjobban le´ırni, az egyes ´allapotokat pedig lok´alisan, az adott ´allapotban igaz kijelent´esekkel tud-
juk jellemezni. Tipikusan ilyenek a j´ol megfoghat´o állapotváltozókkal rendelkez˝o rendszerek, hiszen az
egyesállapotok az ´allapotváltozók értékeivel (vagyértéktartományaival) mint kijelent´esekkel jellemez-
hetők. A temporális logika seg´ıtségével leı́rt rendszerszint˝u tulajdonság igazs´agát az egyes ´allapotokon
érvényes lokális kijelentések alapj´anértékeljük ki.

3.2. Ćımkézettállapotátmeneti rendszerek

A cı́mkézettállapotátmeneti rendszerek vagy tranz´ıciós rendszerek (Labelled Transition System, LTS)
esetén azállapotátmenetekhez ´un. akcíokat rendelünk. Az akciók tovább nem bonthat´ok, általában
egy-egy (alkalmaz´as-specifikus) ¨uzenetet, m˝uveletet, a k¨ornyezettel val´o valamilyen kölcsönhatást je-
lentenek. Az akci´okat aza; b; c; ::: kisbetűkkel jelöljük.

Egy LTS a következő hármas:T = (S;Act;!), ahol

� S azállapotok véges halmaza (az ´allapotokatáltalábans-sel jelöljük),
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{Villogó_sárga}

s1 s2 s3 s4

s5

{Zöld} {Sárga} {Piros} {Piros, Sárga}

1. ábra. Egy Kripke-strukt´ura

� Act = fa; b; c; :::g az akciók véges halmaza,

� !� S � Act � S cı́mkézettállapotátmeneti rel´ació. Egyállapotátmenetet egy akci´o cı́mkézhet.
Egys éss0 állapotok közötti, a akcióval cı́mkézettállapotátmenet szok´asos jel¨oléses

a
! s0.

LTS-ekre mutat p´eldát a 2.ábra, ahol egy italautomata k´etféle modellje látható.
LTS modelleket haszn´alunk akkor, ha a rendszer¨unk működését leginkább azállapotátmenetek sor´an

bekövetkező akciók sorozat´aval tudjuk le´ırni (az egyes ´allapotokat pedig kev´esbé tudjuk lokálisan jelle-
mezni). Tipikusan ilyenek a kommunik´aló (üzenetet k¨uldő és fogad´o) rendszerek. A tempor´alis logika
seg´ıtségével leı́rt rendszerszint˝u tulajdonság igazs´agát a lehets´eges akci´osorozatok alapj´anértékeljük ki.

pénz pénz

kávétea

pénz

tea kávé

2. ábra. LTS-ek

3.3. Kripke állapotátmeneti rendszerek

Kripke állapotátmeneti rendszerek (Kripke Transition System, KTS) eset´en azállapotokat kijelent´esek-
kel, azátmeneteket pedig akci´okkal cı́mkézhetjük. AdottAP ésAct mellett

K = (S;�!; L) ahol az egyes bet˝uk jelentése az el˝oző alfejezetek alapj´an már világos.
KTS modelleket haszn´alhatunk például programok eset´en a programutas´ıtások (az ´atmenetekhez ren-

delt akciók) és a programv´altozók (azállapotokhoz rendelt kijelent´esek) egyidej˝u megad´asára. Egy ilyen
KTS modellre mutat p´eldát a 3.ábra.

3.4. Automaták véges szavakon

Véges hossz´uságú szavakon ´ertelmezhetj¨uk azA = (�; S; S0; �; F ) automatát, ahol
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z:=z+x
{z=y*x}

  z:=z+x; i:=i+1

z:=0; i:=0;

while (i!=y) do

end

[i!=y]

[i=y]

z:=0

i:=0

i:=i+1

{i!=y, z=i*x}

{z=i*x}

{true}

3. ábra. Egy program ´es az azt le´ıró KTS

� � azábécé (betűk nemüres halmaza),

� S azállapotok véges, nem¨ures halmaza,

� S0 � S a kezdőállapotok halmaza,

� � : S � � ! 2S azállapotátmeneti rel´ació (egy beérkező betű hatásáraúj állapotba lép az auto-
mata),

� F az elfogad´o állapotok halmaza.

EgyA automata determinisztikus, hajS0j = 1, valamint8s 2 S; 8a 2 � : j�(s; a)j � 1.
AzA automatafutásaegy beérkező a0; a1; a2; :::; an�1 betűsorozat (sz´o) hatására azr = (s0; s1; s2; :::; sn)

állapotsorozat, ahols0 2 S0, si+1 = �(si; ai), 0 � i < n. A futást elfogad´onak nevezz¨uk hasn 2 F .
Egyw = (a0; a1; a2; :::; an�1) szót elfogad az automata, ha l´etezik rá elfogad´o futás.

Az automata ´altal elfogadott nyelvL(A) = fw 2 �� j w elfogadottg.
A véges szavakon ´ertelmezett automat´akat haszn´alhatjuk pl. véges hossz´u bemenetek feldolgoz´asá-

nak leı́rására. A tempor´alis logika seg´ıtségével leı́rt rendszerszint˝u tulajdonság igazs´agát az elfogadott
nyelv alapján (hasonl´oan, mint LTS eset´en a lehets´eges akci´osorozatok alapj´an) értékeljük ki.

3.5. Büchi-automaták

A Büchi-automat´akat végtelen hossz´uságú szavakon ´ertelmezz¨uk. Ez esetben m´odos´ıtanunk kell az el-
fogadás kritériumát, hiszen nincs v´egállapot.

AzA automatafutásaegy beérkező a0; a1; a2; ::: végtelen bet˝usorozat (sz´o) hatására azr = (s0; s1; s2; :::)
állapotsorozat, ahols0 2 S0, si+1 = �(si; ai), 0 � i.

A végtelen hossz´uságú futás jellemz˝oje azons 2 S állapotok halmaza, amelyeket a fut´as végtelen¨ul
sokszorérint:

lim(r) = fs j s = si végtelen¨ul sokszor, azaz nincs olyanj, hogy8k > j : s 6= sig
Egy futást elfogad´onak nevez¨unk, halim(r) \ F 6= ;. Egyw végtelen hossz´uságú szót elfogad az

automata, ha l´etezik rá elfogad´o futás.
A Büchi-automata ´altal elfogadott nyelvL(A) = fw 2 �! j w elfogadottg.
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A temporális logika seg´ıtségével leı́rt rendszerszint˝u tulajdonság igazs´agát itt is az elfogadott nyelv
alapjánértékeljük ki. A Büchi-automat´ak lehetőséget adnak folyamatosan m˝uködő rendszerek le´ırására.

4. Lineáris idejű temporális logikák

Az alábbiakban ismertetend˝o logika egy lineáris idejű temporális kijelentéslogika (PLTL, Propositional
LTL). A PLTL kifejezéseket Kripke-strukt´urák egy-egy ´utvonalán értelmezz¨uk. Az útvonalakat szok´as
a PLTL időstruktúrájának is nevezni: az egym´as utáni állapotok felelnek meg az id˝ovonalon található
időpillanatoknak. L´etezik a rendszerind´ıtásnak megfelel˝o kezdő időpillanat, a jövő pedig végtelen (ha
folyamatosan m˝uködik a rendszer). Az egym´ast követő időpillanatok helyett ezent´ul az egymást követő
állapotokra fogunk hivatkozni.

4.1. Tempoŕalis operátorok

A PLTL p; q; r; : : : kifejezései a k¨ovetkező elemekb˝ol épülnek fel:

� Atomi kijelentések, amelyek tov´abb nem bonthat´ok: P;Q;R : : : (pl. “a lámpa z¨old”, “x = 25”,
“a rendszer azs2 állapotban van”). Ezek az atomi kijelent´esek ”c´ımkézik” a rendszer ´allapotait,
ezek hat´arozzák meg azt az absztrakci´os szintet, ahol a tulajdons´agokatértelmezz¨uk.

� Boole logikai oper´atorok:^ (ÉS kapcsolat),_ (VAGY kapcsolat),: (negálás).

� Temporális operátorok.

A PLTL-ben az alábbi tempor´alis operátorokat haszn´aljuk ap illetve q kifejezésekre vonatkoz´oan:

� F p: valamikorp; egy jövőbeli állapotban igaz leszp. A jelölés megjegyezhet˝o az angol ”Future”
szó alapján.

� Gp: mindigp; minden jövőbeli állapotban igaz leszp. A jelölés itt az angol ”Globally” sz´o alapján
jegyezhet˝o meg.

� X p: következő p; a következő állapotban igaz leszp. Itt az angol ”neXttime” haszn´alható emlé-
keztetőként.

� pU q: p amı́g q; egy jövőbeli állapotban igaz leszq, addig pedig minden ´allapotban igaz leszp: A
jelölés az angol ”Until” sz´ora utal.

A temporális operátorok intuitı́v jelentését egy-egy ´utvonal (idővonal)ábrázolásával a 4.ábra mutatja
be.

Az alábbiakban feĺırunk néhány PLTL kifejezéstés megpr´obáljuk megfogalmazni ezek jelent´esét egy
adottútvonalon:

� p ) F q: hap jelenleg igaz, akkor a j¨ovőben valamikorq is igaz lesz (p´eldául p kérésreq válasz
érkezik).

� G(p) F q): mindenállapotban fenn´all, hogy hap igaz, akkor a j¨ovőben valamikorq is igaz lesz
(például bármikor kiadva egyp kérést, arra el˝obb-utóbbq válaszérkezik).

� pU (q _ r): p igaz, am´ıg q vagy r igaz nem lesz (p´eldául egyp kérést kiadva arra el˝obb-utóbb
vagy egyq helyes, vagy egyr helytelen válaszérkezik).
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p

p
Fp

qppp

p

p p p

pUq

Xp

Gp

4. ábra. Az LTL oper´atorainak intuit´ıv jelentése

� :((:p)U q): nem igaz az, hogy:p teljesül amı́g q igaz nem lesz; vagyisp legalább egyszer igaz
q előtt (például aq választ megel˝ozi egyp kérés), vagyq igaz sem lesz.

� GF p: mindenállapotban igaz, hogy a j¨ovőben előbb-utóbbp igaz lesz; teh´at nem találunk olyan
állapotot, ami ut´an p soha nem lesz igaz (p´eldául mindenállapotból a p tulajdonságú kezdőálla-
potba vihet˝o a rendszer).

� FGp: a jövőben olyan ´allapotba ker¨ul a rendszer, ami ut´anp mindig igaz lesz (p´eldául a kezdeti
tranziensek ut´an ap tulajdonságú üzemiállapotokba ker¨ul a rendszer).

� (p ^G(p) Xp)) ) Gp a matematikai indukci´o formalizálása, mindig igaz kifejez´es.

Láthatjuk, a term´eszetes nyelvi megfogalmaz´as sokszor neh´ezkesés félreérthető.
A temporális operátorok fenti, informális defin´ıciója is kérdéseket vet fel: p´eldául pU q igaz-e, haq

rögtön az els˝o állapotban igaz? Az oper´atorok jelentését azok formális szintaxis´anakés szemantik´ajának
megadásával tehetj¨uk világoss´a.

4.2. A PLTL form ális szintaxisa

A PLTL formális szintaxis´at a kifejezések képzési szab´alyaival adjuk meg. A kifejez´esek halmaza az
alábbi módon képezhet˝o:

� (L1) MindenP atomi kijelentés egy kifejez´es.

� (L2) Hap ésq egy-egy kifejez´es, akkorp ^ q és:p is.

� (L3) Hap ésq egy-egy kifejez´es, akkorpU q ésX p is.

Mint l átjuk, több, már bevezetett oper´ator illetve logikai művelet nem szerepel a fenti szab´alyok
között. Ezeket mint r¨ovidı́téseket defini´alhatjuk:

� p _ q jelentése:(:p ^ :q),
p) q jelentése:p _ q,
p � q jelentése(p) q) ^ (q ) p).

� F p jelentésetrueU p,
Gp jelentése:F:p.
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Bevezethet¨unk néhány további, gyakran haszn´alt rövidı́tést is:

� pB q jelentése:((:p)Uq),
F1p jelentéseGF p (végtelen sokszor),
G1p jelentéseFGp (csaknem minden¨utt).

Az egyes oper´atorok precedenci´aja növekvő sorrendben a k¨ovetkező:
�;);_;^;:; (F;G;X;U).

4.3. A PLTL form ális szemantiḱaja

Egy p PLTL kifejezést azM = (S;R;L) Kripke-struktúra egy� = (s0; s1; s2; s3; :::) útvonalán értel-
mezünk, ahols0 a kezdőállapotési � 0 : (si; si+1) 2 R. A következő jelölést haszn´aljuk:

� M;� j= p jelentése: azM struktúrában a� útvonalonp igaz (itt M jelölése elhagyhat´o, ha az
egyértelmű).

� �i jelentése a� útvonal (állapotsorozat)i-edik elemétől kezdődő része:�i = (si; si+1; si+2; :::)

Ezek alapján megadhat´o a formális szintaxis (L1)-(L3) szab´alyaiban szerepl˝o operátorok szemanti-
kája (a következőkben az a.cs.a. r¨ovidı́tés jelentése: ”akkorés csakis akkor, ha”):

� (L1) � j= P a.cs.a.P 2 L(s0), aholP egy atomi kijelent´es.

� (L2) � j= p ^ q a.cs.a.� j= p ^ � j= q,
� j= :p a.cs.a.� j= p nem igaz.

� (L3) � j= (pU q) a.cs.a.9j : (�j j= q valamint8k < j : �k j= p),
� j= Xp a.cs.a.�1 j= p.

Vegyük észre, hogyX p esetén ap kifejezést a kezd˝oállapotot követő állapotból induló útvonalon
értékeljük ki.

A formális szemantika alapj´an már választ tudunk adni az egyik el˝oző alfejezetben feltett k´erdésre:
pU q igaz, haq rögtön az els˝o állapotban igaz. Azt is l´atszik, hogypU q nem lehet igaz, haq sohasem
következik be.

A teljesség kedvéért a többi operátor indukt´ıv szemantik´aját is megadjuk (b´ar ezek feĺırhatók az előző
operátorok seg´ıtségével):

� � j= F p a.cs.a.9j : �j j= p.

� � j= Gp a.cs.a.8j : �j j= p.

� � j= (pB q) a.cs.a.8j: (�j j= q következménye9k < j : �k j= p).

� � j= F1p a.cs.a.8k : 9j � k : �j j= p.

� � j= G1p a.cs.a.9k : 8j > k : �j j= p.
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4.4. Tulajdonśagok megad́asa PLTL kifejezésekkel

A PLTL kifejezések haszn´alatára nézzünk egy egyszer˝u példát: vezet˝oválasztást egy elosztott rendszer-
ben. A rendszerben szerepl˝o egységeket az1; 2; :::; N indexekkel jelöljük. Az elosztott rendszerben
szükség van egy ”vezet˝ore”, amely egys´eg speci´alis feladatot lát el: pl. a többieket koordin´alja, órákat
szinkronizál, üzenetet sorrendez stb. Ha egy ´allapotban azi egység a vezet˝o, akkor ezt aleaderi kijelen-
téssel (c´ımkézéssel) adjuk meg. Egyszerre csak egy vezet˝o lehet a rendszerben, a vezet˝ok választása az
index szerinti prioritási sorrendben t¨orténik: mindig a legnagyobb index˝u egység kell legyen a vezet˝o.
Az egységek fokozatosan csatlakoznak a rendszerhez. Ha egyi egység már csatlakozott, akkor a tov´abbi
állapotokat azactivei kijelentéssel c´ımkézzük. Ha egyúj egység csatlakozik a rendszerhez, akkor az
indexének megfelel˝oen sor ker¨ulhet új vezető választására. Egyúj egység addig nem veheti ´at a vezet˝o
szerepet, m´ıg a régi erről le nem mondott. T´etelezz¨uk fel, hogy az egys´egek nem esnek ki a rendszerb˝ol.

A helyes vezet˝oválasztás követelményeit PLTL kifejezésekkel fogjuk megadni. A kifejez´esekben
használni fogjuk az egzisztenci´alis és az univerz´alis kvantorokat, amelyek nem r´eszei a PLTL-nek. Ez´ert
tekintsük ezeket mint egyszer˝usı́tő jelöléseket, amelyek egy r¨ogzı́tettN egységből álló rendszerben fel-
oldhatók a Boole-logika oper´atoraival:8i : Pi, aholPi azi egységre vonatkoz´o atomi kijelentés, felold-
ható P1 ^ P2 ^ ::: ^ PN alakban; hasonl´oan9i : Pi is. Egy másik trükk, hogy a prioritások (mint ter-
mészetes sz´amok) közötti kisebb-nagyobb rel´aciókat is atomi kijelent´esekként fogalmazzuk meg. Ezek
valamennyiállapotot c´ımkézik.

A rendszerben a fentiek alapj´an a következő atomi kijelentések haszn´alhatók:
AP = fleaderi; activei; i < jg ahol 0 < i; j � N illetve i < j (tehát csak olyani < j atomi

kijelentések léteznek, ahol az indexekre mint term´eszetes sz´amokrai < j fennáll).
A követelményeket az al´abbiakban fogalmazzuk meg:

� Mindig van a rendszerben egy vezető:
G(9i : leaderi ^ (8j 6= i : :leaderj))
Ez a kifejezés jónak tűnik, azonban val´ojában nem azt fedi le, amit mi szeretn´enk. Mivel a vezet˝o-
választásáltalában nem ”nulla id˝o alatt”, egy oszthatatlan m˝uveletben zajlik le, ez´ert vannak olyan
időpillanatok (rendszer´allapotok) választás közben, amikor pl. nincs vezet˝o a rendszerben. De ez
csak időlegesen t¨orténhet meg.
Ezért először arra gondolhatunk, hogy aGF (9i : leaderi ^ (8j 6= i : :leaderj)) lesz a jó meg-
fogalmazása a k¨ovetelménynek. Igen ´am, de ez a kifejez´es azt is megengedi, hogy t¨obb vezet˝o
legyen egyidej˝uleg, ami még időlegesen sem engedhet˝o meg (a csatlakoz´o egység addig nem ve-
heti át a vezet˝o szerepet, m´ıg a régi erről le nem mondott).
Ezek alapjánérdemes k´et részre bontani a k¨ovetelmény:

– Egyszerre csak egy vezető lehet a rendszerben:
G(leaderi ) 8j 6= i : :leaderj)

– Előbb-ut́obb siker̈ul vezet̋ot választani:
GF (9i : leaderi)

� Ha beĺep egy nagyobb indexű egyśeg, akkor a jelenlegi vezetőnek le kell mondania:
G(8i; j : ((leaderi ^ i < j ^ :leaderj ^ activej) ) F :leaderi))

� Azúj vezet̋o indexe mindig nagyobb, mint az előz̋o vezet̋o indexe:
G(8i; j : (leaderi ^ :X leaderi ^XF leaderj)) i < j)

A tulajdonságok (követelmények) PLTL kifejezések formájában val´o megad´asának – a matematikai
precizitás mellett – el˝onye, hogy nem befoly´asolja mag´anak a vezet˝oválasztási protokollnak a megva-
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lósı́tását. A megvalósı́tással kapcsolatban nem kell el˝ofeltételezésekkelélnünk, csak az elv´art tulajdon-
ságokra kell koncentr´alnunk.

4.5. A PLTL kiterjeszt ése KTS-re

A PLTL egyszer˝uen kiterjeszthet˝o KTS-re, ha a PLTL kifejez´esekben megengedj¨uk aza 2 Act akciók
használatát. Azútvonalakat ekkor� = (s0; a1; s1; a2; s2; :::) alakban ´ırhatjuk, ahol8i � 0 : si

ai+1
! si+1.

A PLTL szintaxis a k¨ovetkezőképpen m´odosul:

� (L4) Haa egy akció, akkor(a) egy PLTL kifejezés.

A hozzá kapcsol´odó szemantikai szab´aly:

� (L4) � j= (a) a.cs.a.a1 = a (itt a1 az első akció �-ben).

5. Elágaźo idejű temporális logikák: CTL és CTL*

Az elágazó idejű temporális kijelentéslogikák közül a két legelterjedtebbel, a CTL ´es a CTL* logikákkal
fogunk foglalkozni.

Ezek a logikák egyM = (S;R;L) Kripke-struktúra állapotainértelmezettek. A kezd˝oállapotból
indulva az elágazó idővonalak ment´en az egym´as utáni állapotokat egy fa-szer˝u struktúrábanábrázol-
hatjuk: minden ´allapotnak legal´abb egy ut´odja, rákövetkező állapota lehet. Ez a sz´amı́tási fa, amiről a
logikák a nev¨uket kapták: CTL a Computational Tree Logic r¨ovidı́tése.

5.1. A CTL és CTL* temporális operátorai

A CTL és CTL* temporális operátorait két csoportra oszthatjuk. Egyik csoportot az ´allapotokból induló
útvonalak kvantorai, a m´asik csoportot pedig az ´utvonalakon az ´allapotok kvantorai alkotj´ak.

A kvantorok jelölése a k¨ovetkező:

Útvonalak kvantorai: Két új kvantorral találkozunk:

� A: minden lehets´egesútra az adott ´allapotból indulva (”for All futures”).

� E: legalább egy ´utra az adott ´allapotból indulva (”Exists a future”).

Állapotok kvantorai: Itt a PLTL-ből már ismerős operátorokat haszn´alhatjuk

� G: mindenállapotra az adott ´utvonalon.

� F : legalább egyállapotra valamikor az adott ´utvonalon.

� X: a következő állapotra az adott ´utvonalon.

� U : amı́g egy következő feltétel igaz nem lesz az adott ´utvonalon.

A CTL logika esetén kikötés, hogy az ´utvonal kvantor´at mindig közvetlenül követi egy, az ´utvonal
állapotaira vonatkoz´o PLTL kvantor (ld. később a formális szintaxist). A CTL* a CTL-n´el kifejezőbb
logika (gyakran ´ugy hivatkoznak r´a, mint ”teljes elágazó idejű temporális logika”), mert az ´utvonalra vo-
natkozó kvantort tetsz˝oleges PLTL formula k¨ovetheti, megengedett Boole-logika ´es egym´asbaágyazás
G, F ,X ésU fölött.

A továbbiakban a CTL* majd a korl´atozottabb CTL szintaxis´aval foglalkozunk, majd a szemantik´a-
kat adjuk meg.
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5.2. A CTL* form ális szintaxisa

A CTL* kifejezések szintaxis´at induktı́van definiáljuk, állapotokra vonatkoz´o ésútvonalakra vonatkoz´o
rész-kifejezéseket megadva:

Állapot-kifejezések: Az állapot-kifejezésekállapotokra vonatkoznak.

� (S1) MindenP atomi kijelentés egyállapot-kifejezés.

� (S2) Hap ésq állapot-kifejezések, akkorp ^ q és:p is.

� (S3) Hap egyútvonal-kifejezés akkorE p ésAp állapot-kifejezések.

Útvonal-kifejezések: Az útvonal-kifejezésekútvonalakra vonatkoznak.

� (P1) Mindenállapot-kifejezés egyben egy ´utvonal-kifejezés is.

� (P2) Hap ésq útvonal-kifejezések, akkorp ^ q és:p is.

� (P3) Hap ésq útvonal-kifejezések, akkorXp éspUq is.

A fenti szabályok alapján gener´alt állapot-kifejeźesekadják a CTL* nyelvet. (Az itt nem felsorolt
operátorok a szok´asos m´odon származtathat´ok.)

5.3. A CTL form ális szintaxisa

A CTL annyiban korlátozott CTL*-hoz képest, hogy a fenti (P1)-(P3) szab´alyok helyett csak egyetlen
P0 szab´aly szerepel:

� (P0) Hap ésq állapot-kifejezések, akkorXp éspUq útvonal-kifejezések.

A legfontosabb k¨ulönbség tehát az, hogy ´utvonal-kifejezés csak k¨ozvetlenül állapot-kifejezésből ál-
ĺıtható elő azX ésU operátorok seg´ıtségével. Útvonal-kifejezések nem ´agyazhat´ok egymásbaés nem
használhatók Boole-oper´atorok sem k¨oztük. Az ı́gy előálĺıtott útvonal-kifejezésekb˝ol azE ésA ope-
rátorokkal képezhet¨unk állapot-kifejezéseket. Így azE, A valamint azX, U operátorok ”össze kell
nőjenek”, ı́gy gyakorlatilagEX; AX; E( U ),A( U ) összetett oper´atorokállnak elő.

EgyE(XXX(piros)) kifejezés egy helyes CTL* kifejez´es (azt ´ırja le, hogy van egy olyan, sorrend-
ben harmadik el´erhető állapot, ahol a ”piros” atomi kijelent´es igaz), de nem helyes CTL-ben, mert itt
útvonal-kifejezések vannak egym´asbaágyazva. Hasonl´oanE(X(piros)_F (fekete)) helyes CTL*-ban,
de nem helyes CTL-ben, mert itt ´utvonal-kifejezések között szerepelnek Boole-oper´atorok.

Tehát CTL kifejezések az el˝obbi (S1)-(S3) szab´alyok és P0 alapj´an képezhet˝ok. A formális szinta-
xisban nem szerepl˝o többi Boole-oper´ator kifejezése a szok´asos, m´ıg a szab´alyokból hiányzó temporális
operátorok mint rövidı́tések foghat´ok fel:

� EFp jelentéseE(trueUp).

� AGp jelentése:EF:p.

� AFp jelentéseA(trueUp).

� EGp jelentése:AF:p.

A CTL operátorok intuitı́v jelentésére az 5 ´abra utal.
Az alábbiakban n´ehány példát mutatunk CTL kifejez´esekre, azok (intuit´ıv) jelentésével.
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5. ábra. A CTL tempor´alis operátorainak intuit´ıv jelentése

� AGp: p mindig igaz, azaz:p soha nem t¨orténhet meg.

� EFp: a kezdetiállapotból indulva lehets´eges egy olyan ´allapotot elérni, aholp igaz.

� AFp: a kezdetiállapotból indulva mindenk´eppen el´erünk egy olyan ´allapotot, aholp igaz.

� AGEF p: bármelyállapotból indulva lehets´eges egy olyan ´allapotot elérni, aholp igaz (pl. bár-
honnan alap´allapotba vihet˝o a rendszer).

� AGAF p: bármely állapotból indulva mindenk´eppen el´erünk egy olyan ´allapotba, aholp igaz
lesz.

� AF AGp: :p csak véges sz´amban fordulhat el˝o (a rendszer el˝obb-utóbb olyanállapotba ker¨ul,
ami utánp mindig igaz lesz).

� EF AGp: lehetséges, hogy a rendszer olyan ´allapotba ker¨ul, ami utánp mindig igaz lesz.

� AG(p ) AFq): mindenállapotra fenn´all, hogy hap igaz, akkor valamikorq be fog következni
(pl. kérésre válaszérkezik, elkezdett sz´amı́tás befejez˝odik).

5.4. A CTL* és CTL szemantiḱaja

Egy CTL* kifejezés szemantik´aja azM = (S;R;L) Kripke-struktúrán adhat´o meg. Az alábbi jelölése-
ket fogjuk haszn´alni:

� � = (s0; s1; :::) egy teljes ´utvonal jelölése, ahol8i � 0 : (si; si+1) 2 R.

� �i jelentése a� útvonali-edik elemétől kezdődő része:�i = (si; si+1; si+2; :::).

� M; s j= p (illetve M;� j= p) jelentése az, hogy ap állapot-kifejezés (illetvep útvonal-kifejezés)
igaz azM struktúrában, azs állapotban (illetve a� teljesútvonalon). Ha ez egy´ertelmű,M jelölé-
se elmaradhat. K¨ulön jelölés nélkül általábanM kezdőállapotára vonatkoztatjuk a CTL* ´es CTL
kifejezéseket.



ELLENŐRIZETLEN KÉZIRAT - CSAK SZEMÉLYES HASZNÁLATRA! 15

Ez alapján az oper´atorok szemantik´aja a szintaxis szab´alyaihoz kapcsol´odva a következőképpen ad-
ható meg az ´allapot-kifejezések eset´en:

� (S1)M; s j= P a.cs.a.P 2 L(s).

� (S2)M; s j= p ^ q a.cs.a.M; s j= p ^ M; s j= q.
M; s j= :p a.cs.a. nem igazM; s j= p.

� (S3)M; s j= E p a.cs.a. l´etezik egy� = (s0; s1; :::) teljesútvonalM -bens = s0 mellett, hogy
M;� j= p.
M; s j= Ap a.cs.a. minden� = (s0; s1; :::) teljesútvonalraM -ben, ahols = s0, fennáll M;� j=
p.

Az útvonal-kifejezések eset´en:

� (P1)M;� j= p a.cs.a.M; s0 j= p (itt p állapot-kifejezés, lásd a szintaxis (P1) szab´alyát).

� (P2)M;� j= p ^ q a.cs.a.M;� j= p andM;� j= q.
M;� j= :p a.cs.a. nem igazM;� j= p.

� (P3)M;� j= pU q a.cs.a.9i : (M;�i j= q és8j < i : M;�j j= p)):
M; � j= Xp a.cs.a.M;�1 j= p.

Egy CTL kifejezés szemantik´aja ugyanezekkel a szab´alyokkal kaphat´o, a (P3) szab´alyt értelemsze-
rűen módos´ıtva a szintaxis (P0) szab´alyának megfelel˝oen (ottp ésq állapot-kifejezések):

� (P0)M;� j= pU q a.cs.a.9i : (M; si j= q és8j < i : M; sj j= p)).
M;� j= Xp a.cs.a.M; s1 j= p.

5.5. Tulajdonśagok megad́asa CTL kifejezésekkel

Példaként tekints¨unk egy két processzb˝ol (P1 ésP2) álló rendszert. Egy-egy processz lehet kritikus sza-
kaszban (jel¨oljük C-vel), nemkritikus szakaszban (N ) illetve a kritikus szakaszba val´o belépésre készen
(W ). A rendszer ´allapotait a processzek tulajdons´agai alapján aC1, C2, N1,N2, W1, W2 kifejezésekkel
cı́mkézzük. A processzek nemkritikus szakaszban indulnak, majd pr´obálnak belépni a kritikus szakasz-
ba, a bel´epés után egy idővel elhagyják a kritikus szakaszt ´es kezd˝odik minden el¨olről. Egyszerre csak
egy processz lehet a kritikus szakaszban, ´es a két processz v´altja egymást.

Formálisan teh´at az atomi kijelent´esek a k¨ovetkezők lehetnek:
AP = fC1; C2; N1; N2;W1;W2g.
A rendszer tulajdons´agai a következőképpen fogalmazhat´ok meg CTL kifejezések seg´ıtségével:

� Egyszerre csak egy processz lehet a kritikus szakaszban:
AG(:(C1 ^ C2))

� Ha egy processz be akar lépni a kritikus szakaszba, akkor előbb-ut́obb mindenḱeppen beĺephet:
AG(W1 ) AF (C1)) és hasonl´oanP2-re is.

� A processzek váltva lépnek be a kritikus szakaszba:
AG(C1 ) A(C1 U (:C1 ^A(:C1 U C2)))) és hasonl´oanP2-re is.
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5.6. Kifejezőképesśegés ḿeltányosśag

A PLTL, CTL, és CTL* logikák haszn´alatát az eltérő kifejezőképess´egük, valamint a logikai kifejez´esek
igazsága ellen˝orzésének eltérő komplexitása indokolja. A tov´abbiakban a kifejez˝oképess´eget vizsg´aljuk
meg, az ellen˝orzés komplexitására később térünk ki.

5.6.1. Kifejez̋oképesśeg

Egy logika kifejezőképess´egét akkor mondjuk nagyobbnak egy m´asik logikáénál, ha képes olyan tulaj-
donságok megfogalmaz´asára, amire a m´asik nem.

Megállapı́tották, hogy a line´aris idejű temporális logikák és az el´agazó idejű temporális logikák (mint
logika osztályok) kifejezőképess´ege nem ¨osszehasonĺıtható. Ez azt jelenti, hogy vannak olyan tulaj-
donságok, amik egy adott line´aris idejű temporális logikában le´ırhatók, de egy bizonyos el´agazó idejű
temporális logikában nem, ´es viszont. Az ´altalunk tárgyalt három speci´alis logika kapcsolata a 6 ´abrán
foglalható össze. Teh´at a PLTLés a CTL kifejez˝oképess´ege nem ¨osszehasonĺıtható, a CTL* kifejező-
képess´ege viszont nagyobb, mint az el˝oző kettőé. Az egyes tartom´anyokban p´eldaként olyan formulák
szerepelnek, amik alapj´an a kifejez˝oképess´egben k¨ulönbséget lehet tenni:

� I: A(pU q) (ha PLTL kifejezéseket ´allapotokon akarunk ki´ertékelni, akkor implicit univerz´alis
kvantort alkalmazunk).

� II: A(F (p ^Xp)).

� III: AG(EF p).

� IV: A(F (p ^Xp)) _AG(EF p).

PLTL

IV.III.II. I.

CTL*

CTL

6. ábra. A PLTL, CTLés CTL* logikák kapcsolata

5.6.2. Méltányosśag (FairCTL)

Gyakorlati rendszerek ellen˝orzésekor gyakran van sz¨ukség bizonyos mell´ekfeltételek szem el˝ott tartásá-
ra. Például ha egy rendszer egy Reset jellel b´armikor a kezd˝oállapotba vihet˝o, akkor (a kezdeti vizsg´a-
latok után) elhanyagolhatjuk azt az esetet, amikor a rendszer a Reset jel ´allandó aktı́v szintje miatt soha
nem tud a kezd˝oállapotból kimozdulni. Egy másik példa: egy kétprocesszes rendszerben a vizsg´alatok
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során eltekintünk attól a helyzett˝ol, amikor az egyik processz el sem indulhat. Améltányosśag betar-
tása itt teh´at azt jelenti, hogy a (tempor´alis logikai kifejezéssel) megadott tulajdons´agot csak bizonyos
mellékfeltétel(ek) fenn´allása eset´en fogjuk kiértékelni.

A CTL egyik hátrányaként emĺıthető meg, hogy nem alkalmas a m´eltányoss´ag kifejezésére. A vizs-
gálatok során figyelembe veend˝o feltételeketútvonal-kifejezésekkel adhatn´ank meg, de az ´utvonal-ki-
fejezések haszn´alatát a CTL erősen korlátozza. Sz¨ukség van teh´at egy olyan b˝ovı́tésre, ami megengedi
a méltányoss´ag kifejezéséhez sz¨ukségesútvonal-kifejezések haszn´alatát (de még nem eredm´enyez egy
olyan bonyolult logikát, mint a CTL*). Ez a b˝ovı́tés a FairCTL.

A FairCTL logikában a tulajdons´ag mint egy(p; �) páros tekinthet˝o, ahol

� � a méltányoss´ag kifejezésére szolg´aló útvonal-kifejezés, ami aGF p (máskéntF1p) ésFG p
(máskéntG1p) PLTL temporális operátorokat tartalmazhatja;

� p egy CTLállapot-kifejezés, ahol az ´utvonalakra vonatkoz´o kvantorokA� illetve E� alakban je-
lennek meg (A� jelentése “minden m´eltányosútvonalra”,E� jelentése pedig “van olyan m´eltányos
útvonal”); a többi kvantor (F , G,X, U ) változatlan.

A p kifejezést az olyan ´utvonalakon kell kiértékelni, amelyekre a m´eltányoss´ag kifejezése igaz.́Igy
tehát egyA�F p FairCTL kifejezés aA(� ) F p) CTL* kifejezésnek felel meg. Hasonl´oanE�Gp
kifejezés CTL* logikában mintE(� ^Gp) ı́rható fel.

Általános formában (nem a FairCTL eset´en) a méltányoss´ag az alábbi kateg´oriák szerinti kifejez´ese-
ket jelenthet:

� Feltétel nélküli méltányoss´ag: Egyútvonalon a felt´etel nélküli méltányoss´ag teljes¨ul ap kifejezés-
re, haGF p teljesül, azaz végtelen sokszor igaz ap kifejezés.

� Gyenge m´eltányoss´ag: Egyútvonalon a gyenge m´eltányoss´ag teljes¨ul ap kifejezésreés a� feltétel-
re (kényszerre), haFG�) GF p igaz. Ez azt jelenti, hogy ha valamikor� folyamatosan teljes¨ul,
akkor majdp is végtelen sokszor igaz lesz. Tipikus p´elda azFG enabled(a) ) GF executed(a)
kifejezés, teh´at ha valami enged´elyezetté válik, akkor végtelen sokszor bek¨ovetkezik.

� Erős méltányoss´ag: Egyútvonalon az er˝os méltányoss´ag teljes¨ul a p kifejezésreés a� feltételre
(kényszerre), haGF � ) GF p igaz. Ez azt jelenti, hogy ha� végtelen sokszor teljes¨ul (de nem
feltétlenül folyamatosan), akkor majdp is végtelen sokszor igaz lesz.

5.7. A Hennessy-Milner logika

A következőkben egy olyan logik´at ismerünk meg, ami LTS-eken ´ertelmezett. A Hennessy-Milner logika
(HML) egy egyszer˝u elágazó idejű logika, ami véges hossz´uságú utakon képes tulajdons´agokat megfo-
galmazni. Els˝osorban a tesztel´es során a tesztek, illetve a nem teljes¨ulő tesztek eset´en az ellenp´eldák
formalizálására haszn´alják.

5.7.1. Formális szintaxis

A HML kifejezések a k¨ovetkező szabályok alapjánálĺıthatók össze:

� (H1) true ésfalse érvényes HML kifejezések.

� (H2) Hap ésq HML kifejezések, akkorp ^ q ésp _ q is érvényes HML kifejezések.

� (H3) Hap egy HML kifejezésésa 2 Act egy akció, akkor[a]p egyérvényes HML kifejezés.
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� (H4) Hap egy HML kifejezésésa 2 Act egy akció, akkorhai p egyérvényes HML kifejezés.

A H3 és H4 szab´alyok által bevezetett ´uj operátorok egy adott ´allapotból aza akcióval elérhető kö-
vetkező állapotokra vonatkoznak.[a] minden ilyenállapotra,hai pedig egy létező ilyen állapotra ´ırja elő,
hogyp igaz legyen (ld. 7. ´abra).

s

p

p

p

a

a

aa

a

a

<a>p

p

[a]p

s

7. ábra. A Hennessy-Milner logika tempor´alis operátorai

5.7.2. Formális szemantika

A HML kifejezésekT = (S;Act;!) LTS-enértelmezettek. Az LTS egys 2 S állapotára megadva:

� (H1) T; s j= true, T; s 2 false (true mindenállapotban igaz,false egyállapotban sem igaz).

� (H2) T; s j= p1 ^ p2 a.cs.a.T; s j= p1 ésT; s j= p2.
T; s j= p1 _ p2 a.cs.a.T; s j= p1 vagyT; s j= p2.

� (H3) T; s j= [a] p a.cs.a.8s0; ahols
a
! s0 : T; s0 j= p.

� (H4) T; s j= hai p a.cs.a.9s0 : s
a
! s0 ésT; s0 j= p.

A Hennessy-Milner logika v´eges akci´oszekvenci´ak megad´asára alkalmas. Pl. egy adott ´allapotra
hai true azt ı́rja elő, hogy létezika-val cı́mkézett kimen˝o állapotátmenet;[a]false azt adja meg, hogy
nincsa-val cı́mkézettátmenet.hai hbi hci true egy három akcióból álló akciósorozatot ´ır elő.

Ha a HML formulákat Kripke-strukt´urákon szeretn´enkértelmezni, akkor az eddigitrue ésfalse ato-
mi kijelentések mellé be kell vezetni azAP atomi kijelentések halmaz´at: egyP 2 AP eseténT; s j= P
a.cs.a. P 2 L(s). Ugyanakkor a kvantorokat c´ımkézetlenátmenetek eset´en az[] alakban (b´armely
átmenet) illetve<> alakban (létezikátmenet) lehet megadnunk.

A fenti meggondol´asok alapj´an Kripkeállapotátmeneti rendszereken (KTS) is ´ertelmezhet˝o a HML,
ilyenkor mind az atomi kijelent´esek, mind az akci´ok (tehát az[a] éshai alakú operátorok) haszn´alhatók.

6. Modell ellenőrzés

Az előző fejezetben megismert tempor´alis logikákat Kripke-strukt´urákon (illetve LTS-eken) ´ertelmez-
tük, a rendszer tulajdons´agait ezeken a modelleken fogalmaztuk meg. Egyp temporális logikai kifejezés
és egyM struktúra viszonyának vizsg´alata többféleképpen is felvet˝odhet.

A rendszer verifik´aciója során azt vizsg´aljuk, hogy ha adott egy v´egesállapotú struktúra, akkor ezen
a struktúrán igaz-e a megadott kifejez´es. Ez amodell ellen̋orzési (angolulmodel checking) probléma:
adott tehát egyM struktúra (ezen bel¨ul � útvonal illetves állapot) és egyp kifejezés; fennáll-e, hogy
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M;� j= p (lineáris idejű temporális logika eset´en) illetveM; s j= p (elágazó idejű temporális logika
esetén).

A modell ellenőrzés nem t´evesztend˝o össze a klasszikus logika kiel´egı́thetőség problémájával: ott az
a kérdés, hogy van-e olyan strukt´ura, hogy a kifejez´es igaz lesz. Egyp kifejezéskieléǵıthet̋o a.cs.a. van
olyanM struktúra, hogyM j= p.

Szokásos logikai probl´ema még az azonosan igaz kifejez´esek keres´ese. Egy kifejez´esazonosan igaz
(jelölésej= p) a.cs.a. minden strukt´urán kielégı́thető.

A továbbiakban a modell ellen˝orzés problémájával foglalkozunk.

6.1. A modell ellen̋orzés ḿodszerei

A modell ellenőrzés két módját különböztethetjük meg:

� Globális modell ellen˝orzés: Adott egyM struktúraés egyp temporális logikai kifejezés. Keress¨uk
azösszesM -beli állapotot, amelyrep igaz. Eredm´enyül tehát egyállapothalmazt kapunk.

� Lokális modell ellen˝orzés: Adott egyM struktúra, egyp temporális logikai kifejezés és egys
állapotM -ben. Megvizsg´aljuk, hogyM; s-re igaz-ep. Tipikusan a rendszer kiindul´asi állapotát
szokás vizsgálni.

Látjuk, hogy a glob´alis modell ellen˝orzéssel a lok´alis modell ellen˝orzés problémáját is megoldjuk,
hiszen egy adott ´allapotra csak azt kell ellen˝orizni, hogy eleme-e annak az ´allapothalmaznak, amit a
globális modell ellen˝orzés eredm´enyeként kapunk.

6.1.1. A modell ellen̋orzés techniḱai

A modell ellenőrzés következő technikái terjedtek el:

� Szemantik´an alapul´o megközeĺıtés: Lényege, hogy egy kifejez´es jelentését (vagyis azon ´allapotok
halmazát, ahol a kifejez´es igaz) a szemantikai szab´alyok felhaszn´alásával, a strukt´ura alapján, in-
duktı́van számı́tjuk ki. Elsősorban glob´alis modell ellen˝orzésre alkalmas, el´agazó logikák eset´en.

� Automata-elm´eleti megközeĺıtés: Automat´ak által elfogadott nyelvek vizsg´alatáraépül. A p kife-
jezésből egyAp automatát hozunk létre, ami azokat az ´utvonalakat fogadja el, amelyekrep igaz.
Egy másik automata,AM azM struktúrából generálható, ez a strukt´ura által meghat´arozottútvo-
nalakat fogadja el. Ezek ut´anp igazM -en a.cs.a.L(AM ) � L(Ap). Ez a probléma reduk´alható
azAM �Ac

p szorzat-automata ¨urességének vizsg´alatára. Az automata-elm´eleti megközeĺıtés els˝o-
sorban lokális modell ellen˝orzésre alkalmas, line´aris idejű logikák eset´en.

� Tabló módszer. A lokális modell ellen˝orzéshez egy bizony´ıtási fát próbálunk keresni, ami megmu-
tatja, hogy az adott kifejez´es igaz. A bizony´ıtási fa felépı́tése a strukt´ura alapján történik. Mind
lineáris, mind elágazó idejű logikák modell ellen˝orzésére alkalmas, de rendszerint bonyolult ´es ne-
hezebben automatiz´alható, mint az előző két technika. Egyszer˝ubb logikák, mint például a HML
esetén viszont jól használható.

A modell ellenőrzés során szükség lehet a tempor´alis logikai kifejezések szintaktikai manipul´ació-
jára. Ehhez meg kell adnunk szab´alyoknak egy halmaz´at, amik egy adott kifejez´esből szemantikailag
ekvivalens kifejez´est álĺıtanak elő (tehát a kifejezések ugyanazokon az ´allapotokon igazak mindenM
esetén). Az ilyen szab´alyok összess´egét axiomatiźaciónak nevezik. P´eldaként megadunk n´ehány ilyen
szabályt PLTL esetén (nem teljes szab´alykészlet):
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� Dualitás:Gp � :F:p, F p � :G:p, :X p � X:p

� Idempotencia:GGp � Gp, FF p � F p, ...

� Abszorpció: FGF p � GF p,GFGp � FGp

� Kommutativitás:X(pU q) � (Xp)U (Xq)

� Expanzió: F p � p _XF p,Gp � p ^XGp

Ezeket a szab´alyokat alkalmazva kifejez´eseket egyszer˝usı́thetünk (pl. modell ellen˝orzés előtt), azo-
nosan igaz kifejez´eseket bizony´ıthatunk illetve ekvivalens kifejez´eseket tal´alhatunk.

6.1.2. Azállapottér kezeĺese

A modell ellenőrzés problémája a strukt´ura vagyis az ´allapottér nagy mérete. Konkurens rendszerek-
ben pl. gyorsan ”felrobban” a glob´alis állapottér a független m˝uveletek sokf´ele sorrendben lehets´eges
végrehajtása miatt. A probl´ema kezel´esére két technika terjedt el:

� A bináris döntési diagramokat alkalmaz´o szimbolikus techniḱat tipikusan CTL kifejezések sze-
mantikai alap´u modell ellen˝orzésére haszn´alják.

� A részleges rendez´es (partial ordering) redukciót PLTL kifejezések automata-elm´eleti alapú mo-
dell ellenőrzésekor alkalmazz´ak.

A következő alfejezetekben ´attekintjük az ellen˝orzési technikákat és azállapottér hatékony kezel´e-
sének módszereit.

6.2. HML kifejezések modell ellen̋orzése a tabĺo módszerrel

A bizonyı́táskeres´es alapelveinek meg´ertéséhez tekints¨uk először a Boole-logikát. A bizonyı́táskeres´es
a Boole-logikai kifejez´esek felbont´asán alapul, ´es a gyakorlatban egy fa fel´epı́tését jelenti, ahol az egyes
csomópontokban ”gy˝ujtjük” a felbontásnak megfelel˝o kifejezéseket. A felbont´as szab´alyai a következők:

� VAGY jellegű operátorok eset´en a fa két ágra bomlik: bármelyikág igazzá válása elég azösszetett
kifejezés igazz´a válásához.

� ÉS jellegű operátorok eset´en a rész-kifejezéseket list´aba gyűjtjük; a lista minden kifejez´ese igaz
kell legyen az ¨osszetett kifejez´es igazz´a válásához.

A felbontás előtt a kifejezéstneǵalt normál formára kell hozni, azaz a neg´alás oper´atorát azonoss´a-
gok (pl. de Morgan szab´alyok) seg´ıtségével átvinni azösszetett kifejez´esekről az atomi kijelent´esekre.
Ezek után a felbont´asi szab´alyok a következők (felül az eredeti kifejez´es, alul pedig a felbontott kifeje-
zés(ek) találhatók; F az esetleg m´ar listában lévő rész-kifejezéseket jelenti):

F; p ^ q

F; p; q
, azaz b˝ovı́tjük a rész-kifejezések listáját.

F; p _ q

F; p

F; p _ q

F; q
, azaz két ágra bomlik a fa.

F; p) q

F;:p

F; p) q

F; q
, azaz itt is két ágra bomlik a fa.
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A bontás addig t¨orténik, am´ıg atomi kijelentésekhez vagy azok neg´altjaihoz nem jutunk. P´eldaként
tekintsük aP _Q) P ^Q kifejezésből épı́thető fát:

P _Q) P ^Q

:P ^ :Q P ^Q

:P;:Q P; Q

A fa egyágaellentmond́asos, ha azág végén (a levélben) egy kijelent´esés annak neg´altja is előfordul
egy listában. A fa nem ellentmond´asos (sikeres) ´agai jelölik ki a kifejezés modelljét.

Nézzük meg, hogyan haszn´alható a tabló módszer a HML kifejez´esek modell ellen˝orzésére! Azt kell
tehát megmutatnunk, hogyM; s j= p. Ez ap kifejezés felbontásával történik, azs-ből elérhető állapottér
felderı́tése alapj´an. A kérdést fogalmazzuk megs ` p alakban (M implicit), majd próbáljuk megp-t
felbontani rész-kifejezésekre. A bizony´ıtáskeres´es konstru´alásának szab´alyai Hennessy-Milner logika
esetén a következők:

s ` p1 ^ p2
s ` p1 ; s ` p2

s ` p1 _ p2
s ` p1

s ` p1 _ p2
s ` p2

s ` [a]p

s1 ` p; ::: ; sn ` p
hafs1; s2; :::; sng = fs0 j s

a
! s0g

s ` hai p

s0 ` p
has

a
! s0

Az utolsó két szab´alyból látszik, hogy t´enylegesen az ´allapottér alapján történik a fa felépı́tése, azs
állapotból egya akcióval közvetlenül elérhető állapotok hat´arozzák meg a felbont´ast. Az[a]p tulajdon-
ságÉS jellegű, hiszen mindena-val elérhető következő állapotról mondunk valamit, azhai p tulajdonság
pedig VAGY jellegű, hiszen a szab´alyt minden, a krit´eriumnak megfelel˝o s0-re alkalmazhatjuk. Az utol-
só szabály alkalmazása sor´an arra kell ¨ugyelnünk, hogy ker¨uljük el az ismétléseket (k¨orbenjárást az
átmenetek ment´en).

A tabló sikeres ´againak végén vagys ` true alakú, vagys ` [a]p alakú formulákat (ahol nincsa
átmenets-ből) találunk. A tabló sikeres ´agai jelölik ki a kifejezés modelljét.

6.3. PLTL modell ellenőrzés az automata-elḿeleti módszerrel

Egyp kifejezés azM Kripke-struktúrán történő modell ellen˝orzéseés az automata-elm´elet a következő-
képpen hozhat´ok összef¨uggésbe:

� Egy s állapot egyL(s) betűt azonos´ıt a 2AP ábécéből (a ”betű” 2AP egy részhalmaza, az adott
állapothoz rendelt atomi kijelent´esek halmaza).

� Egy� = (s0; s1; s2; :::sn) végesútvonal aw� = (L(s0); L(s1); :::; L(sn)) szóval azonos´ıtható.

� Az M = (S;R;L) Kripke-struktúra alapján konstru´alható egyAM automata, amely azokat (´es
csakis azokat) a szavakat fogadja el, amelyek megfelelnekM maximális végesútjainak.

� A p PLTL kifejezés alapján konstru´alható egyAp automata, amely azokat (´es csakis azokat) a
szavakat fogadja el, amelyek olyan utakhoz tartoznak, aholp igaz.
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Ezek után azM j= p modell ellenőrzéshez azt kell megvizsg´alnunk, hogyL(AM ) � L(Ap), azaz a
struktúrához tartoz´o nyelv része-e a tulajdons´aghoz tartoz´o nyelvnek. EzL(AM ) \ L(Ap)

c = ; vizsgá-
latával is eldönthető. Ehhez el˝oször konstruálnunk kell azAc

p komplementer automat´at (teljesen defini´alt
és determinisztikus esetben csak az elfogad´o és nem elfogad´o állapotokat kell felcser´elni). A nyelvi met-
szeteküressége azAM �Ac

p szinkron szorzat automata ´altal elfogadott nyelv ¨urességének vizsg´alatával
ellenőrizhető (8. ábra). Ehhez azt kell megvizsg´alni, hogy létezik-e a kezd˝oállapotból elérhető elfogadó
állapot. Ha nem, akkor a nyelv ¨ures, teh´at teljesül a feltétel, ap kifejezés igaz azM Kripke-struktúrán.

Szorzat−automata A   X A

Nyelv üresség vizsgálat

TL kifejezés p

Igen Nem (ellenpélda)

c
pM

p
c

M

Kripke−struktúra M

Büchi−automata A Büchi−automata A

8. ábra. Automata-elm´eleti megközeĺıtés

Ha végtelen ´utvonalakat (v´egtelen hossz´uságú szavakat) is kezelni szeretn´enk, akkor a v´eges automa-
ták helyett a B¨uchi-automat´ak osztályát kell haszn´alnunk. Ez valamelyest elbonyoĺıtja az algoritmusokat
(szorzat automata k´esz´ıtése, nyelv ¨urességének ellen˝orzése), de az alapelv ugyanaz marad. A nyelvi ¨ures-
ség ellenőrzése itt az elfogad´o futások létezésének ellen˝orzését jelenti – ez v´egső soron cikluskeres´esre
vezethet˝o vissza.

Az 9. ábra bal fels˝o részén egyM Kripke-struktúrához tartoz´oAM automata l´atható. A jobb oldalon
a p = F (P ) ^ G(Q) kifejezéshez tartoz´o Ap, alatta pedig azAc

p automata l´atható. Az ábra als´o részén
található a két automata szinkron szorzata. Mint l´atható, a szorzat automat´aban nincs el´erhető elfogadó
állapot, teh´at a nyelvüres, igaz azM Kripke-struktúrán (1-es kezd˝oállapottal) ap kifejezés.

A továbbiakban az automat´ak mechanikus konstru´alásának lépéseit tekintjük át.

6.3.1. Automata konstrúalása a Kripke-strukt úra alapj án

Az M = (S;R;L) Kripke-struktúrából a cı́mkék áthelyezésével és elfogad´o állapot létrehozásával
konstruálható automata:

AM = (2AP ; S [ fsfg; fs0g; �; fsfg)

aholsf egyújonnan létrehozott ´allapot (az elfogad´o állapot),és

� = f(s; L(s); t) j (s; t) 2 Rg [ f(s; L(s); sf ) j nincst, hogy(s; t) 2 Rg

Az automatát teljesen defini´alttá és determinisztikuss´a kell tenni, majd c´elszerű minimalizálni.

6.3.2. Automata konstrúalása PLTL kifejezésb̋ol

Most röviden vázoljuk fel azAp automata konstru´alásának alap¨otletét. A p PLTL kifejezést a tabl´o
szabályai szerint bontjuk fel, ´es meghat´arozott esetekben a felbont´asi fa egyes csom´opontjaiból egyMp
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{P,Q}

22

1 2

21

3

11 21 32 42

3

1 2 3

1 42 3

{}, {P}, {Q}, {P,Q}

{}, {P} {}, {P}

{Q}, {P,Q}
{P,Q}

{Q}

{Q}{Q} {P,Q}

{P,Q} {P,Q}

{P,Q}

{Q} {P,Q} {Q} {Q}
{P,Q}

{Q}, {P,Q}

{}, {P}{}, {P}

{}, {P}, {Q}, {P,Q}

M

A
M

{P,Q}{Q} {Q}

9. ábra. Egy p´elda automat´ak szorzat´ara

Kripke-struktúra állapotait hozzuk l´etre.Mp lehetségesállapotsorozataihoz (´utvonalaihoz) rendelt c´ım-
kék adják meg azAp által elfogadott nyelvet (Mp ismeretébenAp előálĺıtható).

A felbontás során a tabl´o egy csom´opontjának 3 mez˝ojét tároljuk: New tartalmazza a felbontand´o
kifejezéslistát, Old a már feldolgozott kifejez´est (ami az adott ´allapotra vonatkozik),Nextpedig a követ-
kező állapotra vonatkoz´o kifejezést (ami az adott ´allapotban feldolgozand´o kifejezésből a következő
állapotra utal, l´asd pl. azX operátort).

Az automata ´allapotait azN listában gy˝ujtjük. Ebbe a list´aba akkor ker¨ulhet egy csom´opont a tab-
lóból, ha (1) csak atomi kijelent´esek vagy ilyenek neg´altjai szerepelnek a csom´opontNewmezőjének
listájában,és (2) azN listában még nem szerepel olyan csom´opont, aminekOld mezőjében ugyanilyen
kijelentések vannak. Ha egyn csomópontN -be kerül, akkor a következőket kell tenni:

1. Mielőtt azN listába ker¨ul egy csom´opont, aNewmezőben lévő listát azOld mezőbe másoljukát.

2. Ha azn csomópont Next mez˝ojében van kifejez´es, akkor létre kell hozni egy ´uj m csomópontot,
amelynekNewmezőjébe ker¨ul azn Nextmezőjében lévő kifejezés. Ezut´an ezt azm csomópontot
kell majd felbontani a tabl´o szabályai szerint.

3. Ha létrehoztunk egy ´uj m csomópontot, akkor egy ´allapotátmenetet is l´etre kell hoznin-től m-be.
Amikor azm-ből származó csomópont(ok)N -be kerül(nek), akkor ez(ek) ”¨orökli(k)” ezt azn-ből
induló állapotátmenetet.

Így tehát a következő állapotra vonatkoz´o kifejezést ”áttessz¨uk” az új csomópontba, amib˝ol a követ-
kező állapot lehet a felbont´as során.

A kezdetip kifejezésből származó,N -be kerülő csomópontok lesznek az automata kezdeti ´allapotai.
A New mezőben lévő kifejezés felbontása (vagyis a tabl´o felépı́tése) a k¨ovetkezőképpen t¨orténik

PLTL esetén:
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� F; p ^ q esetén aNewmezőbeF; p; q kerül (lista elemek).

� F; p _ q esetén a csom´opontot ketté kell osztani, aNewmezőkbenF; p illetve F; q kifejezésekkel.

� F;X p esetén aNew mezőbenF marad, aNext mezőbe pedigp kerül (mivel ezt a következő
állapotban kell majd vizsg´alni, ha a csom´opont vagy sz´armazékaiN -be kerülnek).

� F; pU q esetén apU q = q _ (p ^X(pU q)) azonoss´ag alapján kell kettéosztani a csom´opontot;
az egyik csom´opontNewmezőjébenF; q marad, a m´asik csom´opontNewmezőjébeF; p, a Next
mezőjébe pedigpU q kerül.

A p kifejezéshez tartoz´o automata ´allapotai teh´at azN listában gy˝ujtött állapotok lesznek, a felbont´as
során a köztük lévő állapotátmeneteket is l´etrehozzuk. Az ´allapotokhoz tartoz´o cı́mkéketúgy állapı́tjuk
meg, hogy azAP atomi kijelentések halmaz´anak azOld mezőben található atomi kijelentésekkel kom-
patibilis részhalmazait ´ırjuk oda az egyes ´allapotokhoz (teh´at ami tartalmazza azOld mezőben szerepl˝o
atomi kijelentéseket, de az ott szerepl˝o negáltakhoz tartoz´okat nem). Ez az´ert történik ı́gy, mert ennek az
automatának mindenmegengedettviselkedést le kell ´ırnia.

P U (Q v R)

P U (Q v R)

P

1

Next

Old

New R

Q
1 1

3

Q

R

2 3

Q R

Q v R

P

P U (Q v R)

P U (Q v R)

2 2

3
P

P U (Q v R)

10. ábra. Automata konstru´alása egy PLTL kifejez´esből

Példaként tekints¨uk ap = P U (Q_R) kifejezés felbontását a 10.ábrán. Felül bontjuk ki az eredeti
kifejezést, amib˝ol azN állapotlista els˝o háromállapota lesz. Ezek k¨ozül a harmadik eset´en találhatunk
aNextmezőbenértéket, teh´at létre kell hoznunk egy ´allapotátmenetet (pontozott vonallal jel¨olve) és egy
új csomópontot, majd azt kell felbontanunk (az ´abra jobb oldala). Mivel ugyanazokat a csom´opontokat
kapjuk vissza, a pontozott vonallal jel¨olt állapotátmenet az eredeti 1, 2, 3 jel¨olésű csomópontokra ”örök-
lődik” (ezek azállapotátmenetek vannak folytonos vonallal rajzolva). A keletkezett automata a 11. ´abrán
látható.
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{R,Q} {P,Q,R}

P

{P,R} {P,Q,R}

{P} {P,Q}

{Q} {Q,P}

{Q,R} {P,Q,R}Q

R {R} {R,P}

11. ábra. A PLTL kifejezésből konstruált automata

6.4. CTL modell ellen̋orzés a szemantiḱan alapuló módszerrel

A CTL modell ellenőrzési probléma annak az eld¨ontése, hogy egy adottM = (S;R;L) Kripke-struktúra
adotts0 állapotára (kezd˝oállapot) és egyp CTL kifejezésreM; s0 j= p teljesül-e. Ez a glob´alis modell
ellenőrzés megk¨ozeĺıtésébenúgy történik, hogy kisz´amı́tjuk azt azállapothalmazt, amelybe tartoz´o s
állapotokra (mint potenci´alis kezdőállapotokra) ap kifejezés igaz. Legyen ennek az ´allapothalmaznak a
jelöléseSat(p). Ezután megn´ezzük, hogy az adotts0 benne van-e ebben aSat(p) halmazban (12. ´abra).

s eleme−e Sat(p)−nek Nem (ellenpélda)Igen

TL kifejezés p

Sat(p) számítás M−re

Kripke−struktúra M

12. ábra. Szemantik´an alapul´o megközeĺıtés

A Sat(p) állapothalmaz kisz´amı́tása a CTL oper´atorainak form´alis szemantik´aja alapján történik, egy
iterációs technikával. Ennek bevezet´eséhez meg kell ismern¨unk azállapothalmazok k¨ozötti leképzésre
vonatkozó matematikai t´eteleket.

6.4.1. Legkisebb́es legnagyobb fixpontok teljes h́alókban

Egy Kripke-struktúraS állapothalmaz´anak2S hatványhalmaza (S összes r´eszhalmaza) a� részhalmaz
relációra egy teljes h´alót képez: a r´eszhalmaz rel´ació parciális rendez´es (reflex´ıv, tranzitı́v, de nem szim-
metrikus), a2S hatványhalmaz pedig tartalmazza a fels˝o és als´o határt (a teljesS halmazt illetve az;
üres halmazt).

Legyen�(z) egy állapothalmazok k¨ozötti, tehát egy2S ! 2S leképzés. �(z) tehát egyállapothal-
mazt egy m´asikra képez le, az változó azállapothalmazokon ´ertelmezett.

A (2S ;�) hálóban� -nak a következő tulajdonságai lehetnek:

� � monoton, haz1 � z2 következménye�(z1) � �(z2), vagyis a lek´epzés meg˝orzi a részhalmaz
relációt.
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� � [-folytonos, haz1 � z2 � z3 � ::: következménye�([izi) = [i�(zi), vagyis a[ műveletés a
leképzés művelete felcser´elhető.

� � \-folytonos, haz1 � z2 � z3 � ::: következménye�(\izi) = \i�(zi), vagyis a\ műveletés a
leképzés művelete felcser´elhető.

HaS véges, akkor a[- és\-folytonosságok következnek a monotonit´asból.
Definiáljuk ezután a�(z) leképzésnek a legkisebb ´es legnagyobb fixpontj´at a következőképpen:

� A legkisebb fixpont, jel¨oléselfp �(z), az alegkisebbz 2 2S halmaz, melyet ´ujra megkapunk, ha a
leképzést elvégezz¨uk, azazz = �(z).

� A legnagyobb fixpont, jel¨olésegfp �(z), az alegnagyobbz 2 2S halmaz, melyet ´ujra megkapunk,
ha a leképzést elvégezz¨uk, azazz = �(z).

Jelöljük � i-vel � egymás utáni i számú alkalmazását. A legkisebb ´es legnagyobb fixpont sz´amı́tásá-
hoz a következő tételek mondhat´ok ki:

� Tarski tétele: HaS végesés� monoton, akkorlétezik� -nak legkisebb fixpontja illetve legnagyobb
fixpontja, ahol is

lfp �(z) = \fz j �(z) � zg

gfp �(z) = [fz j �(z) � zg

� Kleene tétele: Ha� [-folytonos, akkorlfp �(z) = [i�
i(;); ha � \-folytonos, akkorgfp �(z) =

\i�
i(S).

VégesS és monoton� esetén létezik olyani0 egész, hogy

lfp �(z) = � i0(;)

Hasonlóan létezik olyanj0, hogy
gfp �(z) = � j0(S)

mivel bizonyı́tható, hogy mindeni; j-re � i(;) � � i+1(;) illetve � j(S) � � j+1(S).

Ezek alapján a legkisebb fixpont a� i(;), a legnagyobb fixpont a� i(S) iterációval számı́tható. Az
iteráció megállási feltétele, hogy az ´ıgy számı́tott halmaz nem v´altozik. Az iterációk számára korlátot ad
azS halmaz mérete.

6.4.2. CTL opeŕatorok fixpont karakterisztik ái

Mire tudjuk haszn´alni azállapothalmazok k¨ozötti leképzések legkisebb illetve legnagyobb fixpontj´anak
itt megismert sz´amı́tását a CTL modell ellen˝orzés során? Nagyon pongyol´an fogalmazva a k¨ovetkezőket
mondhatjuk:

� A legkisebb fixpont iter´ació az eshet˝oségek, teh´at adott tulajdons´agot teljes´ıtő elérhető állapotok
meghatározásakor haszn´alható. Ez hasznos lesz azF operátort tartalmaz´o, tehátEF , AF jellegű
kifejezések vizsg´alatakor.

� A legnagyobb fixpont iter´ació a folyamatosan teljes¨ulő igazságok, teh´at adott tulajdons´agot folya-
matosan teljes´ıtő utak meghat´arozásakor haszn´alható. Ez aG operátort tartalmaz´o, tehátEG,AG
jellegű kifejezések vizsg´alatakor lesz hasznos.
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Az egyszer˝uség kedvéért azEF p, EGp ésE(p1Up2) operátorokat vizsg´aljuk meg, a t¨obbieket
pedig ezek seg´ıtségével ı́rjuk majd fel. Ismét tételeket kell kimondanunk:

� Sat(EF p) = lfp �(z) ahol �(z) = Sat(p) [ pre(z), éspre(z) jelöli azon állapotok halmaz´at,
ahonnan l´etezikátmenetz-beli állapotba:pre(z) = fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zg.

Mit is jelent ez? Ha ismert egyz állapothalmaz, akkor ennek seg´ıtségével kiszámı́thatjuk azt a
másikállapothalmazt, ahol a k¨ovetkező teljesül: vagyp igaz, vagy van olyan r´akövetkező állapot,
ami z-ben van. Ez jelenti most sz´amunkra a�(z) leképzést. Ha ennek a�(z)-nek a legkisebb
fixpontját kiszámı́tjuk, akkor azokat az ´allapotokat kapjuk, aholEF p teljesül.

A fenti álĺıtást nem bizony´ıtjuk, de a következőkben megpr´obáljuk a mögöttes meggondol´ast intui-
tı́vanáttekinteni.́Irjuk fel a következő azonoss´agot:EF p = p_EX EF p, azazEF p akkor igaz,
ha vagyp igaz, vagy van olyan r´akövetkező állapot, aholEF p igaz. Egyészt teh´atSat(EF p) szá-
mı́tásaSat(p) ésSat(EX EF p) = pre(Sat(EF p)) alapján történhet, a logikai_ műveletnek a
halmaz uni´o felel meg. Másrészt az egyenl˝oség jobb oldalán ismét megjelenik az eredetileg vizs-
gált EF p kifejezés, de m´ar a következő állapotra vonatkoztatva. Itt j¨on tehát be az az iter´ació,
amit a fenti képletbenz jelenı́t meg.

A tétel bizony´ıtásához be kell látnunk, hogy�(z) monoton,Sat(EF p) fixpontja �(z)-nek, majd
Sat(EF p) a legkisebb fixpontja�(z)-nek.

� Sat(EGp) = gfp �(z) ahol�(z) = Sat(p) \ pre(z).

A �(z) leképzés itt a következő formában jelenik meg: Ha ismert egyz állapothalmaz, akkor
ennek seg´ıtségével kiszámı́thatjuk azt a m´asik állapothalmazt, ahol a k¨ovetkező teljesül: p igaz,
és van olyan r´akövetkező állapot, amiz-ben van. Ha ennek a�(z)-nek a legnagyobb fixpontj´at
kiszámı́tjuk, akkor azokat az ´allapotokat kapjuk, aholEG p teljesül.

Az intuitı́v meggondol´as alapja a k¨ovetkező azonoss´ag:EGp = p^EX EGp, azazEG p akkor
igaz, hap igaz,és van olyan r´akövetkező állapot, aholEGp igaz. Tehát ismét megjelenik az ere-
detileg vizsgált kifejezésp mellett, de már a következő állapotra vonatkoztatva. Itt j¨on tehát be az
az iteráció, amit a fenti képletbenz jelenı́ti meg.

� Sat(E(p1 U p2)) = lfp �(z) ahol�(z) = Sat(p2) [ (Sat(p1) \ pre(z)).

A �(z) leképzés itt a következő formában jelenik meg: Ha ismert egyz állapothalmaz, akkor en-
nek seg´ıtségével kiszámı́thatjuk azt az ´allapothalmazt, ahol a k¨ovetkező teljesül: p2 igaz, vagyp1
igazés van olyan r´akövetkező állapot, amiz-ben van. Ez jelenti most sz´amunkra a�(z) leképzést.
Ha ennek a�(z)-nek a legkisebb fixpontj´at kiszámı́tjuk, akkor azokat az ´allapotokat kapjuk, ahol
E(p1 U p2) teljesül.

Az intuitı́v meggondol´as alapja a k¨ovetkező azonoss´ag:E(p1 U p2) = p2_(p1^EX E(p1 U p2),
azazE(p1 U p2) akkor igaz, ha vagyp2 igaz, vagyp1 igazés van olyan r´akövetkező állapot, ahol
E(p1 U p2) igaz. Ismét megjelenik itt is az eredetileg vizsg´alt kifejezés, de m´ar a következő álla-
potra vonatkoztatva. Az iter´aciót a fenti képletbenz jelenı́t meg.

CTL kifejezésekés végesS állapothalmaz eset´en a�(z) leképzés monoton, ´ıgy[- és\-folytonos is,
tehát a fixpontok Kleene t´etele alapj´an számı́thatók.

6.4.3. Modell ellen̋orzés iterat́ıv módszerrel

Ezek után már meg is fogalmazhatjuk egyp CTL kifejezés modell ellen˝orzésének módszerét.
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1. A legnagyobb fixpont eset´en a teljes ´allapothalmazt, a legkisebb fixpont eset´en pedig az ¨uresálla-
pothalmazt vessz¨uk kiindulásként.

2. Kiválasztunk egyp0 rész-kifejezést, amelyben nincs be´agyazott (m´as tempor´alis operátor hatóköré-
benálló) CTL operátor. Iterációval meghat´arozzuk a szemantik´aját, azaz azoknak az ´allapotoknak
a halmaz´at, ahol igaz. Ezt egyAp0 atomi kijelentéssel ”jelöljük meg”, azaz ´ıgy helyettes´ıtjük a
kifejezésben.

3. Az előző pontot ismételjük, mı́g teljesen fel nem dolgoztuk a kifejez´est.

Eredményként egyp kifejezéshez egySat(p) állapothalmazt kapunk. Ezek (mint lehets´eges kezd˝o-
állapotok) a glob´alis modell ellen˝orzési probléma megold´asát adják.

A Sat(p) állapothalmaz fel´epı́tése teh´at rekurz´ıvan történik. A formális szintaxis ismertet´esekor
megadott ¨ossze´alĺıtási szab´alyokat mintegy ”visszafel´e” alkalmazvap egyszer˝ubb kifejezésekre bontha-
tó; a felbontásnak megfelel˝oen pedigSat(p) is össze´alĺıtható az egyes oper´atoroknak megfelel˝oen az
alábbiak szerint:

� Sat(P ) = fs j P 2 L(s)g, aholP egy atomi kijelent´es,L pedig azállapotok c´ımkézése volt. Itt
Sat(true) = S, illetve Sat(false) = ;.

� Sat(:p) = S n Sat(p), aholp egy tetsz˝oleges CTL kifejez´es; hasonl´oan
Sat(p ^ q) = Sat(p) \ Sat(q),
Sat(p _ q) = Sat(p) [ Sat(q).

� Sat(EX p) = fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 Sat(p)g, ez azt jelenti, hogy az ´allapotok közötti relációt
kell figyelembe venni, ´es azokat az ´allapotokat ”kikeresni”, ahonnan el´erhető Sat(p)-beli állapot.
Tulajdonképpen, az el˝oző alfejezet jel¨olését haszn´alva,Sat(EX p) = pre(Sat(p)).

� Sat(EF p) az előző alfejezet szerint legkisebb fixpont keres´esével számı́tható:

Sat(EF p) = lfp �(z) ahol�(z) = Sat(p) [ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zg

Az lfp �(z) számı́tása sor´an az iterációt azüresállapothalmazzal kell ind´ıtanunk,és alkalmaznuk
kell Kleene tételét:

z0 = ;

z1 = �(z0)

z2 = �(z1)

ésı́gy továbbzi+1 = �(zi) egészen addig, m´ıg zi+1 = zi nem lesz. Ekkor azt mondhatjuk, hogy
megtaláltuk a legkisebb fixpontot, vagyisSat(EF p)-t.
Általánosan feĺırva tehát azüres halmazb´ol kiindulva a következő halmazokat a

zi+1 = �(zi) = Sat(p) [ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zig

képlettel kell sz´amı́tanunk, am´ıg ugyanazt a halmazt vissza nem kapjuk az iter´ació eredményeként.

� Sat(EGp) hasonlóan számı́tható, de itt a

Sat(EGp) = gfp �(z) ahol�(z) = Sat(p) \ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zg

képlet alapján. Itt tehát a teljes ´allapothalmazb´ol kiindulva a következő halmazokat a

zi+1 = �(zi) = Sat(p) \ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zig

képlettel kell sz´amı́tanunk, am´ıg ugyanazt a halmazt vissza nem kapjuk az iter´ació eredményeként.
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� Sat(E(pU q)) számı́tása szint´en iterációval történik, a

Sat(E(p1 U p2)) = lfp �(z) ahol�(z) = Sat(p2) [ (Sat(p1) \ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zg)

képlet alapján. Azüres halmazb´ol indulva az iteráció lépése a k¨ovetkezőképpen ´ırható fel:

zi+1 = �(zi) = Sat(p2) [ (Sat(p1) \ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zig)

� A további CTL operátorokat már csak mint jel¨oléseket (r¨ovidı́téseket) tekinthetj¨uk, amelyek a m´ar
ismert oper´atorok alapján számı́thatók:

AX p = :EX(:p)

AF p = :EG(:p)

AGp = :EF (:p)

A(pU q) = :E(:q U :p ^ :q) ^ :EG:q

Ezek alapján már képesek vagyunk tetsz˝olegesp CTL kifejezéshez tartoz´o Sat(p) halmaz kisz´amı́-
tására, ezut´an az aktu´alis kezdőállapot tartalmaz´asának vizsg´alata már egyszer˝u dolog.

6.4.4. Egy ṕelda halmazokkal sźamolva

Adott a 13(a)ábrán látható végesállapotú rendszer. Az egyszer˝uség kedvéért azállapotokat azS =
f1; 2; 3; 4; 5g egész sz´amokkal jelöltük, azállapotok c´ımkézése pedig azAP = fA;B;Cg kijelenté-
sekkel történt. A rendszer kezd˝oállapota az 1-gyel jel¨olt állapot. Azt kell ellen˝oriznünk, hogy ezen a
struktúrán azAG (A _ C) CTL kifejezés igaz-e.

4
B,C

AB,C
A,B,C

B,CA

B

B,C

CA,B,CAB

(b)(a)

1 2 3 5

4

1

2 4

243

13. ábra. Egy v´egesállapotú rendszer (a) ´es a hozz´a tartozó számı́tási fa (b)

Az 13(a) ábra szerinti rendszernek a 13(b) ´abrán látható számı́tási fa felel meg – form´alisan ezen
értelmezett az ellen˝orizendő kifejezés.

Az előző alfejezetben le´ırtak alapjánAGp = :EF:p ésSat(EF p) számı́tását a

zi+1 = Sat(p) [ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 zig

iterációval végezhetj¨uk az üres halmazb´ol kiindulva. Bontsuk fel teh´at az ellen˝orizendő kifejezést és
határozzuk meg a megfelel˝o halmazokat:

� Sat(A) = f2; 3g, azaz azA-val cı́mkézettállapotok halmaza.
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� Sat(C) = f3; 4; 5g, azaz aC-vel cı́mkézettállapotok halmaza.

� Sat(A _ C) = Sat(A) [ Sat(C) = f2; 3g [ f3; 4; 5g = f2; 3; 4; 5g

� Sat(:(A _ C)) = S n Sat(A _ C) = f1; 2; 3; 4; 5g n f2; 3; 4; 5g = f1g.

Jelöljük a továbbiakbanp-vel az:(A _ C) kifejezést,ı́gy Sat(p) = f1g. Hozzáláthatunk az iter´aci-
óvalSat(EF p) számı́tásához:

� z0 = ;

� z1 = Sat(p) [ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 z0g = f1g [ ; = f1g

� z2 = Sat(p) [ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 z1g = f1g [ f5g = f1; 5g

� z3 = Sat(p) [ fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 z2g = f1g [ f5g = f1; 5g azaz végetért az iteráció,
Sat(EF p) = f1; 5g.

Ezután már a végeredm´enyt kapjuk:

Sat(AG(A _C) ) = Sat(:EF p) = S n Sat(EF p) = f1; 2; 3; 4; 5g n f1; 5g = f2; 3; 4g

Mivel a kezdőállapot az1-gyel jelölt állapot volt, ami nem eleme ennek a halmaznak, azAG(A _ C)
kifejezés nem igaz ezen a strukt´urán. (Itt egyszer˝u ellenpéldát keresni, hiszen m´ar a kezd˝oállapot sem
elégı́ti ki azA _ C kifejezést.)

6.5. Azállapottér kezeĺese szimbolikus techniḱaval

Az előző alfejezetben t´argyalt iterat´ıv technikának (önmagában) az a h´atránya, hogy a nagy ´allapotterű
rendszerek eset´en természetesen az iter´ació során is nagy m´eretű halmazokat kell t´arolni, illetve rajtuk
műveleteket v´egezni. A továbbiakban megpr´obáljuk ezeket az ´allapothalmazokat kompaktabb form´aban
reprezent´alni.

6.5.1. Karakterisztikus függvények

A nagy méretű állapothalmazok t´arolási és kezel´esi problémájának megold´asát a szimbolikus technik´ak
jelenthetik. Alapgondolatuk az, hogy a halmazok explicit t´arolása helyett azokkarakterisztikus f̈ugg-
vénýet tároljuk, és a halmazm˝uveleteket is a karakterisztikus f¨uggvények seg´ıtségével végezz¨uk el. A
karakterisztikus f¨uggvények Boole-f¨uggvények lesznek, ´ıgy az sz¨ukséges, hogy az ´allapotokat bin´arisan
kódoljuk, azaz bitvektorokk´ent ı́rjuk fel. Az állapotváltozók számát a kódolandó állapotok sz´ama ha-
tározza meg. Egy ´allapothalmaz karakterisztikus f¨uggvénye az az ´allapotváltozókon értelmezett logikai
függvény, ami akkor ´es csakis akkor igaz, ha az ´allapot az adott halmazba tartozik.

A karakterisztikus f¨uggvények haszn´alatának matematikai alapj´at a Stone-t´etel (Boole-algebr´ak rep-
rezentációs tétele) adja: Minden v´eges Boole-algebra izomorf egy v´egesS halmaz részhalmazainak
algebrájával. Itt

� Az S halmaz részhalmazainak algebr´aja(2S ;[;\; ;; S).

� A megfelelő Boole-algebra az n-v´altozós logikai függvények algebr´aja: (Fn;_;^; 0; 1): Itt Fn a
f0; 1g felett értelmezettn-változós logikai függvények halmaza. Mivel22

n

ilyen függvény van,
és2jSj számú részhalmaz lehets´eges, ez´ert jSj � 2n összef¨uggés adja meg a sz¨ukségesállapotvál-
tozók számát.
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Legyen a tov´abbiakban az ´allapotváltozók halmazax1; x2; :::; xn. A karakterisztikus f¨uggvényeket
a következőképpen defini´aljuk:

� Egy s állapot kódolása legyenx1 = u1; x2 = u2; :::; xn = un. Ekkor azs azaz(u1; u2; :::; un)
állapot karakterisztikus f¨uggvénye az aCs(x1; x2; :::; xn) függvény, amely akkor ´es csakis akkor 1
értékű, hax1 = u1; x2 = u2; :::; xn = un. Egy konjunkciót kell tehát feĺırnunk azállapotváltozók
között, aholxi operandus szerepel haui = 1 és:xi szerepel haui = 0:

� Egy Y � S állapothalmaz karakterisztikus f¨uggvénye az aCY (x1; x2; :::; xn) függvény, amely
akkorés csakis akkor 1 ´ertékű egy(u1; u2; :::; un) behelyettes´ıtésre, ha(u1; u2; :::; un) 2 Y:

� Az állapothalmazok uni´ojának illetve metszet´enek karakterisztikus f¨uggvénye egyszer˝uen számı́t-
ható:
CY1[Y2 = CY1 _ CY2 , illetveCY1\Y2 = CY1 ^ CY2 . Így azállapothalmaz (mint az ´allapotok uni-
ója) karakterisztikus f¨uggvénye is sz´amı́tható az egyes ´allapotok karakterisztikus f¨uggvényeiből:
CY =

W
si2Y

Csi .

� Az állapotátmenetek karakterisztikus f¨uggvényét azállapotváltozók ”duplikálásával” fejezhetjük
ki: Tekintsük azr = (s; t) 2 R átmenetet, ahols = (u1; u2; :::; un), t = (v1; v2; :::; vn). Azt
kell kifejeznünk, hogy az ´atmenetbes ést is ”beletartozik”, teh´at első közeĺıtésbenCs ^Ct alakú
kellene legyen a karakterisztikus f¨uggvény. Azátmenet kiindul´asi állapotát és a célállapotát úgy
különböztetjük meg, hogy az ut´obbit azx01; x

0
2; :::; x

0
n (vessz˝os)állapotváltozókkal kódoljuk. Tehát

azátmenet karakterisztikus f¨uggvénye

Cr(x1; x2; :::; xn; x
0
1; x

0
2; :::; x

0
n)

lesz, ami itt csak akkor 1 ´ertékű, hax1 = u1; x2 = u2; :::; xn = un valamintx01 = v1; x
0
2 =

v2; :::; x
0
n = vn. VagyisCr = Cs ^ C 0

t, aholC 0
t azt jelöli, hogy itt a vessz˝os állapotváltozókat

használjuk.

� Az állapotátmenetek egy halmaz´anak (mint az egyes ´atmenetek uni´ojának) karakterisztikus f¨ugg-
vényét a már ismert uni´o formulával számı́thatjuk ki:CR =

W
ri2R

Cri .

x1=1

s2s1

x2=0
x1=0

x2=0

14. ábra. Egy egyszer˝u rendszer bin´aris állapotváltozókkal

A 14. ábrán példaként egy kétállapotú rendszer l´atható azs1 éss2 állapotokkal, azx1 ésx2 álla-
potváltozókkal kódolva. Az egyes ´allapotok illetveállapothalmazok karakterisztikus f¨uggvénye a k¨ovet-
kezőképpen adhat´o meg:

Cs1 = x1 ^ :x2 (csak azx1 = 1 ésx2 = 0 behelyettes´ıtés eset´en lesz 1 ´ertékű).
Cs2 = :x1 ^ :x2
CS = Cfs1g[fs2g = (x1 ^ :x2) _ (:x1 ^ :x2)
Az állapotátmeneti függvény azx1; x2 illetve x01; x

0
2 változókkal adhat´o meg:
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C(s1;s2) = (x1 ^ :x2) ^ (:x01 ^ :x
0
2)

C(s2;s1) = (:x1 ^ :x2) ^ (x01 ^ :x
0
2)

CR = Cf(s1;s2);(s2;s1)g = C(s1;s2) _C(s2;s1)

Az előző alfejezetekben l´attuk, hogy a CTL modell ellen˝orzés visszavezethet˝o azállapothalmazokon
végzett uni´o és metszet m˝uveletekre. Így természetesen visszavezethet˝o lesz a karakterisztikus f¨ugg-
vényeken v´egzett_; ^ műveletekre is. Egyed¨ul azEX p alakú kifejezések eset´en kell új műveletet
bevezetni, mivel azt ´ırtuk fel, hogy

Sat(EX p) = fs j 9t : (s; t) 2 R ^ t 2 Sat(p)g;

azaz azR állapotátmeneti rel´aciót kell úgy figyelembe venni, hogy megel˝oző állapotok halmaz´at kell
”kikeresni” állapotok adott halmaza alapj´an. Itt Sat(p) az állapotok adott halmaza, ennekCSat(p) a
karakterisztikus f¨uggvénye. A keresett ´allapotoknak teh´at aCR ^C

0
Sat(p) függvényt kell igazzá tenniük.

Egy C függvény egzisztenci´alis absztrakci´oját annakx változója szerint9xC alakban ´ırjuk, ahol
9xC = C[1=x] _C[0=x], itt pedigC[1=x] jelöli C függvényt azx = 1 behelyettes´ıtéssel,C[0=x] pedig
azx = 0 behelyettes´ıtéssel.

Tehát a fenti esetben az egzisztenci´alis absztrakci´o azx01; x
0
2; :::; x

0
n változókra történik (a megel˝oző

állapotokat keress¨uk), tehátCSat(EX p) = 9x0

1
;x0

2
;:::;x0

n
(CR ^C

0
Sat(p)).

6.5.2. Egy ṕelda karakterisztikus függvényekkel sźamolva

Példaként vegyük az 15ábrán megadott rendszert. Az ´allapotváltozók x1 ésx2, az atomi kijelent´esekP
ésQ. Az állapotátmenetek karakterisztikus f¨uggvénye a k¨ovetkező:

CR(x1; x2) = Cr1 _ Cr2 _ Cr3 _ Cr4 = x1 ^ x
0
2

Legyen az ellen˝orizendő CTL kifejezés a következő: p = P _EF Q.

r4

x2=1
x1=1

x2=1
x1=0

x2=0
x1=1

{P,Q}

QP
r1

r2
r3

15. ábra. Egy rendszer bin´arisan kódolt állapotokkal

A továbbiakban az egyszer˝ubb jelölés kedvéért azoknak az ´allapotoknak a karakterisztikus f¨uggvé-
nyét, ahol egyp kifejezés igaz, jel¨oljük Cp-velCSat(p) helyett.

Számoljuk ki a karakterisztikus f¨uggvényeket:
CP = (x1 ^ :x2) _ (x1 ^ x2) = x1, aP -vel cı́mkézettállapotok ”felsorolásával”;
CQ = (:x1 ^ x2) _ (x1 ^ x2) = x2 hasonlóan.
Mint az előző alfejezetekb˝ol ismert,Sat(EF Q) számı́tása iterációval történik. Az iteráció kiindulá-

sa az0 = ;, majd
zi+1 = �(zi) = Sat(Q) [ Sat(EX zi)

volt. Ezt karakterisztikus f¨uggvényekkel elvégezve a k¨ovetkezőket kapjuk:
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� Cz0 = false

� Cz1 = CQ _ CEX(Cz0
) = x2 _ CEX false = x2, mivel azoknak az ´allapotoknak a karakterisztikus

függvénye, ahol azEX false kifejezés igaz, term´eszetesenfalse (nincs ilyenállapot).

� Cz2 = CQ _ CEX(Cz1
) = x2 _ 9x0

1
;x0

2
(CR ^ C 0

z1
). Mivel CR-benx01 nem szerepel, valamint

CR ^ x
0
2 = x1 ^ x

0
2, ı́gy folytathatjuk:

Cz2 = x2 _ 9x0

2
(x1 ^ x

0
2) = x2 _ ((x1 ^ x

0
2)[1=x

0
2] _ (x1 ^ x

0
2)[0=x

0
2]) = x2 _ x1.

� z3 = CQ _ CEX(Cz2
).

Itt CEX(Cz2
) = 9x0

1
;x0

2
(CR ^ (x02 _ x

0
1)) = 9x0

1
;x0

2
((x1 ^ x

0
2) ^ (x02 _ x

0
1)) =

9x0

1

�
9x0

2
((x1 ^ x

0
2) ^ (x02 _ x

0
1))
�
=

9x0

1
(((x1 ^ x

0
2) ^ (x02 _ x

0
1))[1=x

0
2] _ ((x1 ^ x

0
2) ^ (x02 _ x

0
1))[0=x

0
2]) =

9x0

1
((x1 ^ 1) _ (0 ^ x01)) = x1.

TehátCz3 = x2 _ x1.

Az iteráció végetért,CEF Q = x2 _ x1.
Visszatérve az eredeti CTL kifejez´esre: Azoknak az ´allapotoknak a karakterisztikus f¨uggvénye, ahol

a P _ EF Q kifejezés igaz:CP_EF Q = CP _ CEF Q = x1 _ (x2 _ x1) = x1 _ x2. Ez a példában
mindenállapotra fenn´all, tehát bármelyállapotból indı́tva a rendszert, a kifejez´es igaz.

6.5.3. BDD alaṕu reprezentáció

A karakterisztikus f¨uggvényeknek – mint Boole-f¨uggvényeknek – a t´arolására és a m˝uveletek elvég-
zésére areduḱalt sorrendezett bińaris dönt́esi diagramok(ROBDD) hatékonyan alkalmazhat´ok. Ezt
vizsgáljuk meg a k¨ovetkezőkben.

Vezess¨uk be az ´ugynevezettif-then-elseoperátort, amit a k¨ovetkezőképpen defini´alhatunk:

x! x1; x0 = (x ^ x1) _ (:x ^ x0)

tehát a kifejezésx1 értékét veszi fel, hax igaz (true, 1), ésx0 értékét, hax nem igaz (false, 0). x-et
szokás teszt v´altozónak is nevezni.

Egyx változón értelmezettf logikai függvény ez alapj´an feĺırható a következőképpen (Shannon-fel-
bontás):

f = x! f [1=x]; f [0=x]

A továbbiakban az egyszer˝uség kedvéért fx jelölje azf [1=x] behelyettes´ıtést ésfx azf [0=x] behe-
lyettes´ıtést.

Vegyük észre, hogy a Shannon felbont´asban a jobb oldalfx ésfx tagjai eggyel kevesebb v´altozót
tartalmaznak (hiszen behelyettes´ıtjük x értékeit). Természetesen a jobb oldalon szerepl˝o kifejezéseket
is tovább bonthatjuk (am´ıg van változó) azif-then-elseoperátor seg´ıtségével, újabbésújabb változókat
kiválasztva ´es azokra feĺırva a helyettes´ıtést. Így egybináris dönt́esi fastruktúrát kaphatunk, amelyben
a csom´opontok a logikai kifejez´esek, az ´agak pedig azif-then-elseoperátorral való felbontások (behe-
lyettes´ıtések) alapj´an adódnak. Term´eszetesen haf összes v´altozóját behelyettes´ıtjük, akkor a 0 (false)
vagy 1 (true) értékek egyikét kapjuk, ezek k´epezik a fa leveleit. Egyf(x; y) Boole-függvény felbontása
látható a 16ábrán (0/1-gyel jel¨oltük, hogy 0 vagy 1 szerepel a felbont´as végén).

Egy függvény helyettes´ıtési értékét megkapjuk, ha a d¨ontési fában a gy¨okértől indulva az egyes v´al-
tozók értékének megfelel˝o irányokban megy¨unk végig a faágain, m´ıg a konstans 0 (false) vagy 1 (true)
értéket reprezent´aló levélhez nem jutunk. Ez lesz a f¨uggvényértéke.

A bináris döntési fát egyszer˝usı́thetjük a következőképpen:
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f

f[x=0,y=0]f[x=0,y=1]f[x=1,y=0]f[x=1,y=1]

f[x=0]f[x=1]

0/1

x

y y

0/1 0/1 0/1

16. ábra. Egy bin´aris döntési fa felépı́tése

� Bináris dönt́esi diagramot(Binary Decision Diagram, BDD) kapunk, ha az azonos csom´opontokat
illetve részfákatösszevonjuk.

� Rendezett bińaris dönt́esi diagramot(Ordered BDD) kapunk, ha a felbont´as során minden ´agon
azonos sorrendben vessz¨uk fel a teszt v´altozókat.

� Reduḱalt rendezett bińaris dönt́esi diagramot(Reduced Ordered BDD, ROBDD) kapunk, ha a
diagramban a sz¨ukségtelen csom´opontokat (amelyekb˝ol a felbontás során azonos csom´oponthoz
vezet mindkét ág) redukáljuk: a csom´opontot töröljük, bemen˝o élét a kimen˝o élek által elért cso-
móponthoz irányı́tjuk.

A 17(a)ábrán azf = (b ^ c) _ (a ^ :b ^ :c) _ (:a ^ c) logikai függvényt reprezent´aló döntési fát
láthatjuk (a csom´opontokba a teszt v´altozókat ı́rtuk bele). Az izomorf részfákat (illetve leveleket) ¨ossze-
vonva a (b) lépésen kereszt¨ul kapjuk a BDD-t a (c) ´abrán. Ez már rendezett is, mert azonos sorrendben
szerepelnek a v´altozók. A szükségtelen csom´opontot reduk´alva a ROBDD alakot kapjuk a (d) ´abrán.

A ROBDD reprezent´ació, egy adott teszt v´altozó sorrendez´essel, a Boole-f¨uggvényeknek egy kano-
nikus alakja, teh´at két ROBDD, amely ugyanazt a Boole-f¨uggvényt reprezent´alja azonos v´altozó-sorren-
dezéssel, izomorf.

Összefoglal´oul egy ROBDD a k¨ovetkező tulajdonságokkal rendelkezik:

� Irányı́tott, aciklikus gráf, egy gyökérrel és két levéllel rendelkezik. A levelek a 0 (false) illetve az
1 (true). Minden csom´opontot egy teszt v´altozóval cı́mkézhetünk.

� Minden csom´opontból két kimenő él indul, ezek a 0 illetve 1 behelyettes´ıtést reprezent´alják.

� Mindenútvonal ment´en a teszt v´altozók azonos sorrendben fordulnak el˝o.

� Az izomorf részfák egyetlen r´eszfává vannak ¨osszevonva.

� Azok a csom´opontok, ahonnan kimen˝o él ugyanahhoz a csom´oponthoz vezet, reduk´alva vannak.

A ROBDD Boole-függvényeknek egy nagyon t¨omör reprezent´aciója lehet. A ROBDD t¨omörségére
a jól ismert ”étkező filozófusok” példát emĺıthetjük. Ebben a p´eldában a filoz´ofusok számától függően az
állapottér igen nagy lehet, amit hagyom´anyos (felsorol´asos) m´odon már nem lehetne kezelni. Az al´abbi
táblázatban az ´allapotok sz´ama illetve az adott m´eretű állapotteret le´ırni képes ROBDD m´erete, azaz a
a csom´opontok sz´ama szerepel. Mivel egy ROBDD csom´opont kb. 16 b´ajton tárolható, azállapottér 28
filozófus eset´en is csak kb. 21 kilob´ajtot foglal el a mem´oriában.
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(b)

a
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17. ábra.
Egy logikai függvény bináris döntési fa (a), reduk´alt döntési fa (b), BDD (c)és ROBDD (d)

reprezent´aciója

Filozófusok száma Állapotok száma ROBDD csom´opontok sz´ama

16 4; 7 � 1010 747

28 4; 8 � 1018 1347

Ugyanakkor tudnunk kell a k¨ovetkezőket:

� A méret szempontj´aból igen lényeges a v´altozók sorrendje: m´as sorrend (ak´ar nagys´agrendileg)
eltérő számú ROBDD csom´opontot eredm´enyezhet. Az optim´alis sorrend sok esetben csak he-
urisztikus módszerekkel (pl. az egy processzhez tartoz´o állapotváltozókat egymás után felvéve)
illetve ”próba-szerencse” alapon hat´arozhat´o meg.

� Ha egy konkurens rendszerben a komponensek ´allapotterei alapj´an konstru´aljuk meg a glob´alis
állapotteret ´es eközben fokozatosan ´epı́tjük a ROBDD-t, akkor az ´epı́tés közbenáltalában jóval
több csom´opontot kell tárolnunk, mint a v´egső, már teljesállapotteret reprezent´aló ROBDD ese-
tén. A fenti példában 28 filoz´ofus eset´en maximum 18734 csom´opontra van sz¨ukség, a végére ez
redukálódik 1347-re.

6.5.4. Ṕelda egy ROBDD ḱezi el̋oállı́táśara

Tekintsük azf = (a, b)^ (c, d) függvényt. A Shannon-felbont´ast aza; b; c; d változó-sorrendez´es-
sel végezz¨uk el.

� f = a! fa; fa = a! (1 , b) ^ (c, d); (0 , b) ^ (c, d)

� fa = b! fa;b; fa;b = b! (1 , 1) ^ (c, d); (1 , 0) ^ (c, d) = b! (c, d); 0
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� fa = b! fa;b; fa;b = b! (0 , 1) ^ (c, d); (0 , 0) ^ (c, d) = b! 0; (c, d)
Itt észrevehetj¨uk, hogyfa;b = fa;b (izomorf részfák).

� fa;b = c! fa;b;c; fa;b;c = c! (1 , d); (0 , d)

� fa;b;c = d! fa;b;c;d; fa;b;c;d = d! (1 , 1); (1 , 0) = d! 1; 0 (terminális csom´opontok).

� fa;b;c = d! fa;b;c;d; fa;b;c;d = d! (0 , 1); (0 , 1) = d! 0; 1 (terminális csom´opontok).

Az eredményül kapott ROBDD az ´abrán látható.

f

01

a

b b

c

d d

af

a,bf

a,b,cf

af

18. ábra. ROBDD konstrukci´oja

6.5.5. A ROBDD el̋oállı́tása

Egy f(x1; x2; :::; xn) Boole-függvény bináris döntési fa alakban val´o ábrázolása a Shannon-felbont´as
alapján végezhet˝o el. A ROBDD felépı́tésekor az azonos v´altozó-sorrendez´es figyelembe v´etele mellett
az izomorf részfák illetve csom´opontokösszevon´asára és a sz¨ukségtelen csom´opontok reduk´alására is
figyelnünk kell.

A ROBDD reprezent´aciójához haszn´aljuk a következő adatstrukt´urát:

� A ROBDD csomópontjait a0; 1; 2; 3; ::: indexekkel azonos´ıtjuk, ahol a0 és az1 az ROBDD leve-
leit jelölik.

� Az x1; x2; :::; xn változókat sorrendben az1; 2; 3; :::; n indexekkel azonos´ıtjuk.

� A ROBDD-t egyT : u 7�! (i; l; h) táblázatban t´aroljuk, aholu a csom´opont indexe,i a változó
indexe,l a 0 behelyettes´ıtési ágon elérhető csomópont indexe,h pedig az 1 behelyettes´ıtési ágon
elérhető csomópont indexe. A t´ablázatonértelmezz¨uk a következő műveleteket:

– init(T) T kezdetiállapotát álĺıtja be, csak a 0 ´es 1 csom´opontok (levelek) vannak a t´ablázat-
ban.

– add(T,i,l,h):u egy ´uj csomópontot kész´ıt az adott param´eterekkel, ´es enneku indexét adja
vissza.
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– var(T,u):i adja vissza azu csomópont változójánaki indexét, low(T,u):lés high(T,u):h pedig
a két behelyettes´ıtési ágon megtal´alható csomópontl illetve h indexét.

� Az ROBDD csom´opontjainak keres´eséhez egyH : (i; l; h) 7�! u táblázatot is nyilvántartunk a
következő műveletekkel:

– init(H) egy üresH táblázatotálĺıt elő.

– member(H,i,l,h):t ellen˝orzi, hogy az(i; l; h) hármas szerepel-e H-ban, ´es erről egy t logikai
igaz/hamis ´ertéket ad vissza.

– lookup(H,i,l,h):u kikeresi az(i; l; h) hármast a t´ablázatban ´es visszaadja a hozz´a tartozó u
csomópont indexet.

– insert(H,i,l,h,u) beilleszt egy ´uj sort a táblázatba.

Ha egyértelmű, a hı́vásokból elhagyjuk aT illetve aH paramétert. A továbbiakban felt´etelezz¨uk,
hogy a ROBDDépı́téséhez sz¨ukséges eljárások ezeken az adatstrukt´urákon dolgoznak. Kezdj¨uk a ”cso-
mópontépı́tő” mk(i,l,h) függvénnyel, ami a k¨ovetkezőképpen m˝uködik:

� Ha l = h, azaz azonos csom´opontba vezetne a k´et él, akkor nem kell csom´opontot létrehozni
(redukálható a csom´opont), bármelyik ág indexét vissza lehet adni.

� Ha a H táblázatban benne van m´ar egy(i; l; h) hármassal jellemezhet˝o csomópont, akkor sem kell
újat létrehozni: van izomorf r´eszfa, ennek az index´et lehet visszaadni.

� Ha nincs H-ban ilyen(i; l; h) hármas, akkor l´etre kell hozni az ´uj csomópontot T-ben ´es a megfe-
lelő sort H-ban, majd ezt´an visszaadni az ´ıgy létrehozott csom´opont indexét.

A pszeudo-k´od:

mk(i,l,h)f
if l=h then return l;
else if member(H,i,l,h) then return lookup(H,i,l,h);
elsefu=add(T,i,l,h); insert(H,i,l,h,u); return u;g

g

Ezután már a ROBDD-tépı́tő build(f) függvényt kész´ıthetjük el. Ez a Shannon-felbont´ast haszn´alja
rekurzı́v módon, a redukci´o érdekében a fenti mk(i,l,h) f¨uggvényt hı́vogatva. A felbont´ast a változók
indexének sorrendj´eben végezz¨uk. A rekurzı́v hı́vások miatt egy build’(f,i) függvényt haszn´alunk, ami
egyt(xi; xi+1; :::; xn) függvényt dolgoz fel:

build’(t,i)f
if i>n then if t=false then return 0 else return 1;
elsef v0=build’(t[0/xi ], i+1); v1=build’(t[1/xi ], i+1);

return mk(i,v0,v1);g
g

Ezután a build(f) függvény már egyszer˝u:

build(f)f
init(T); init(H);
return build’(f,1);

g
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6.5.6. Műveletek ROBDD-ken

A Boole-függvényeken v´egzett m˝uveleteket k¨ozvetlenül a ROBDD-ken hajthatjuk v´egre: a függvények
ROBDD reprezent´aciói seg´ıtségével az eredm´eny ROBDD reprezent´acióját kapjuk meg. Felt´etel, hogy
a két függvény változói azonosak ´es a ROBDD-kben azonos sorrendben vannak felv´eve.

A műveletek elvégzésének alapj´at a következő azonoss´agok képezik (ittop egy Boole-oper´atort je-
löl):

f op t = (x! fx; fx) op (x! tx; tx) = x! (fx op tx); (fx op tx)

f op t = (x! fx; fx) op t = x! (fx op t); (fx op t)

f op t = f op (x! tx; tx) = x! (f op tx); (f op tx)

Az azonoss´ag alapján rekurz´ıvan hozhatjuk l´etre azf op t-hez tartoz´o ROBDD csom´opontjait app(op,i,j)
hı́vások seg´ıtségével, aholi ésj a művelet operandusainak ROBDD-j´eben a csom´opontok.

Ez n változó esetén 2n hı́vást igényelhetne. A gyors´ıtás érdekében egy G(i,j) t´ablázatot is haszn´a-
lunk, ami a már kiszámolt app(op,i,j) eredm´enyét tartalmazza (vagy ¨ures, ha nem volt m´eg ilyen). Így
tipikusanO(jf j jtj) műveletszám adódik.

Az algoritmus négy esetet k¨ulönböztet meg:

� Mindkét csom´opont levél: ekkor egy ´uj levél hozhat´o létre az oper´atort alkalmazva.

� Ha a csom´opontokhoz tartoz´o változó indexe azonos, akkor a 0 ´es az 1 ´agak (rekurz´ıvan) páros´ıt-
hatók az app() alkalmaz´asával; ez a fenti els˝o azonoss´ag alapján történik.

� Ha az egyik csom´oponthoz tartoz´o változó indexe kisebb, akkor ezt p´aros´ıtjuk a nagyobb v´altozó-
indexű csomópont 0és 1ágaival a fenti(x! fx; fx) op t = x! (fx op t); (fx op t) azonoss´agot
kihasználva.

A pszeudo-k´od:

app(op,u1,u2)f
if G(u1,u2) 6= empty then return G(u1,u2);
else if u1 inf0,1g and u2 inf0,1g then u=op(u1,u2);
else if var(u1)=var(u2) then u=mk(var(u1), app(op, low(u1),low(u2)),

app(op, high(u1),high(u2)));
else if var(u1)< var(u2) then u=mk(var(u1), app(op, low(u1),u2),

app(op, high(u1),u2));
else u=mk(var(u2), app(op, u1,low(u2)), app(op, u1,high(u2)));
G(u1,u2)=u;
return u;

g

Így a műveletet ténylegesen elv´egző apply(op,f,t) függvény a következő:

apply(op,f,t)f
init(G);
return app(op,f,t);

g
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Részletesen ismertetj¨uk még a restrict() f¨uggvényt, ami azt a ROBDD alakot ´alĺıtja elő, ami egyes
változók konstans ´ertékekkel való behelyettes´ıtésével adódik (ez sz¨ukséges p´eldául az egzisztenci´alis
absztrakci´o számı́tásához). Ennek alapesete, amikor egyxj változó helyére kellb 2 f0; 1g értéket he-
lyettes´ıteni. Hab = 1; akkor azu indexű xj helyére high(u) k¨otendő be, hab = 0; akkor pedig low(u).
Az ı́gy adódó átkötés után felsőbb szintű csomópontok lehet, hogy reduk´alhatók lesznek, ez´ert az mk()
hı́vásokat kell haszn´alnunk.

A pszeudo-k´od:

restrict(u,i,b)f
if var(u)> j then return u;
else if var(u)< j then return mk(var(u),restrict(low(u),j,b),restrict(high(u),j,b));
else if b=0 then return restrict(low(u),j,b) else return restrict(high(u),j,b);

g

6.5.7. Modell ellen̋orzés ROBDD seǵıtséǵevel

Az előző alfejezetekben a modell ellen˝orzést visszavezett¨uk a karakterisztikus f¨uggvényeken v´egzett
műveletekre. Ezeket ROBDD alakban kezelhetj¨uk, a logikai műveleteket is k¨ozvetlenül a ROBDD rep-
rezentáción elvégezve.́Igy a modell ellen˝orzés tárigénye cs¨okken (nagyobb ´allapotterű rendszerek elle-
nőrizhetők a kompakt reprezent´ació miatt), és viszonylag gyors algoritmusok ´allnak rendelkez´esre. Az
iteráció befejezésének vizsg´alatát megkönnyı́ti, hogy a ROBDD kanonikus alak.

6.6. Ŕeszleges rendeźesi techniḱak

A részleges rendez´esi technikák alapgondolata a konkurens rendszerek komponenseiben el˝oforduló füg-
getlenállapotátmenetek ´atlapolt, sokféle sorrendben lehets´eges, de ugyanahhoz az eredm´enyhez vezet˝o
végrehajtásából eredő állapottér-méret növekedés elker¨ulése. E c´el érdekében a sokf´ele végrehajtási út-
vonal helyett csak ´utvonalak egyreprezentat́ıv halmaźat veszik figyelembe a modell ellen˝orzés során.
Három függetlenátmenet (r1; r2; r3) átlapolt végrehajtásából adódó állapottérre mutat p´eldát az 19. ´abra
jobb oldala. Ha az ellen˝orizendő tulajdonság megengedi, hogy csak egy reprezentat´ıv útvonalat válasz-
szunk (pl. az ´abrán a vastagon kih´uzott útvonalat), akkor j´oval kevesebb ´allapotot kell felvenn¨unk. A
kérdés tehát úgy merül fel, milyen tulajdons´agok eset´en és milyen reprezentat´ıv útvonalakat vehet¨unk
figyelembe?

P1

(s1’,s2’,s3)

(s1’,s2,s3)

r2

r1
r1

r3
r3

r1r3

r2

(s1,s2’,s3’)

r2

(s1,s2,s3’)

r3
r2

r1

(s1’,s2’,s3’)

(s1,s2,s3)

r3r2r1

s3’

s3

s2’

s2

s1’

s1

P3P2

19. ábra. Függetlenállapotátmenetek ´atlapolt végrehajtása

Vezess¨uk be a következő jelöléseket:
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� enabled(s) jelöli egy s állapotenged́elyezett́atmeneteinek halmaz´at. Ez a konkurens komponen-
sek (processzek) lok´alis állapotátmeneteib˝ol tevődik össze; a lok´alis átmenet enged´elyezetts´egét
a lokális ”programsz´amláló” és más helyi feltételek dönthetik el (kommunik´ació, szinkronizáció
stb.).

� ample(s) � enabled(s) jelöli az s-ből induló reprezentat´ıv átmenetek halmaz´at. A redukciót az
jelenti, hogy az ¨osszes enged´elyezettátmenet helyett csak ezeket vessz¨uk figyelembe a glob´alis
állapottér épı́tése sor´an.

A teljes állapottér felvétele és az ut´olagos redukci´o (azazample(s) halmazok ut´olagos meghat´a-
rozása) term´eszetesen nem c´elszerű. Amikor a modell ellen˝orzés során – tipikusan PLTL kifejez´esek
ellenőrzésekor – felveszik a konkurens rendszer glob´alis állapotterét, akkoráltalában mélységi keres´est
(DFS, Depth First Search) folytatnak: egy glob´alis állapotban az enged´elyezettátmeneteket keresik meg,
ezek közül egyet kiválasztanak ´es ezen az ´uton haladnak tov´abb, az aktu´alis állapotot pedig verembe
helyezik, és a választottút lezárása után térnek vissza a t¨obbi átmenet k´esőbbi feldolgozására (új utak
indı́tására). Amikor a DFS sor´an egys állapothozérünk, akkor ottlokálisan kell a további útvonalak
szempontj´aból számı́tásba jövő ample(s) halmazt kiválasztani. A k¨ovetkezők a követelmények:

� A modell ellenőrzés korrekt eredm´enyt adjon (a modell ellen˝orzés eredm´enye ne legyen ´erzékeny
az elhagyott ´utvonalakra).

� A gráf mérete legyen kisebb (ez a redukci´o célja).

� Az ample(s) kiválasztásához sz¨ukséges sz´amı́tási teljes´ıtmény legyen kicsi (lehet˝oleg időt is nyer-
jünk).

6.6.1. Felhaszńalt tulajdonságok és ćelkit űzés

A követelmények teljes´ıtéséhez a k¨ovetkező tulajdonságokat kell defini´alnunk:

� Függetlenátmenetek: A f üggetlenátmenetek egyI � R�R relációt képeznek, amire a k¨ovetke-
zők teljesülnek:

– szimmetrikus, nem reflex´ıv;

– ha (r1; r2) 2 I akkor egyik sem tiltja le a m´asikat: har1; r2 2 enabled(s) akkor r1 2
enabled(r2(s)), itt r2(s) jelöli az r2 átmenet ´altal s-ből elért állapotot (a szimmetria miatt
r2 2 enabled(r1(s)) is);

– ha (r1; r2) 2 I akkor különböző végrehajtási sorrendj¨uk ugyanahhoz az ´allapothoz vezet:
r1(r2(s)) = r2(r1(s)).

Felvetődik, hogy a függetlenállapotátmenetek k¨ozül elég lenne csak egyet kiv´alasztani azample(s)
halmazba. Ez viszont a k¨ovetkező problémákhoz vezethet (23. ´abra):

1. példa: Az ellen˝orizendő PLTL kifejezés függhet azr1 vagyr2 választástól, azazr1(s) illetve
r2(s) állapotoktól (pl. más c´ımkézése van ezeknek az ´allapotoknak).

2. példa: Lehets´eges, hogyr1(s) illetve r2(s) állapotokból más-más további átmenetek is in-
dulnak,ı́gy a bejárt utak nem lesznek egyen´ertékűek.

Ki kell tehát még terjeszteni a figyelembe veend˝o tulajdonságok körét.
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� Láthatatlan átmenet: Egy r1 = (s; s0) átmenet láthatatlan, haL(s) = L(s0). Ez azt jelenti,
hogy a c´ımkézés nem m´odosul az el´ert állapotban a kiindul´asi állapothoz képest (erre nem lesz
érzékeny az ellen˝orizendő kifejezés, azAp automata nem ”l´atja” azátmenetet). Itt csak azokat az
AP 0 � AP -beli cı́mkéket kell tekinten¨unk, amikérdekesek az ellen˝orizendő tulajdonság szem-
pontjából.

� Dadoǵas: Egyútvonalban lehets´egesek – a l´athatatlan ´atmenetekb˝ol adódóan – egym´as után követ-
kező, azonosan c´ımkézettállapotok. Ezekb˝ol blokkokatálĺıthatunkössze, ezeketdadoǵo blokkok-
naknevezhetj¨uk. Két útvonal dadog´o ekvivalens, jel¨olése�1 �st �2, ha azonos dadog´o blokkok,
azonos sorrendben fordulnak el˝o a két útvonalon. Ez az ekvivalencia teh´at eltekint att´ol, hogy
egy-egy blokkban h´anyállapot található. Egy példát mutat a 20. ´abra.

P

P,Q RRRQP,QP,QP,QP

RQQQP,QP,QP

20. ábra. Dadog´o ekvivalens ´utvonalak

Két Kripke-struktúra dadog´o ekvivalens, jel¨oléseM1 �st M2, ha a kezd˝oállapotok azonosak, ´es
mindenM1-beli �1 útvonalhoz tal´alható olyanM2-beli �2 útvonal, hogy�1 �st �2.

Egyp PLTL kifejezésdadoǵo invariáns, ha minden�1 �st �2 útvonalra igaz, hogy�1 j= p a.cs.a.
�2 j= p.

A dadogó ekvivalens PLTL kifejez´esekre vonatkoz´oan két tételt mondhatunk ki:

� A PLTL�X kifejezések dadog´o invariánsak. IttPLTL�X jelöli azt a lineáris idejű temporális
logikát, amit a már megismert PLTL logik´aból kapunk azX operátor elhagy´asával. Nyilvánvaló-
an azX operátor ”érzékeny” az egym´as utáni azonosan c´ımkézettállapotok sz´amára is, amit˝ol a
dadogó blokkokban elvonatkoztattunk.

� Ha egy PLTL kifejezés dadog´o invariáns, akkor az egyPLTL�X kifejezés.

Azt tűzzük ki célul, hogy a részleges rendez´es redukci´o olyan reduk´alt Kripke-struktúrát eredm´e-
nyezzen, amely az eredetivel dadog´o ekvivalens. Ezek ut´an aPLTL�X kifejezéseket ellen˝orizhetjük a
redukált struktúrán.

6.6.2. Felt́etelek a reprezentat́ıv átmenet-halmaz konstrúaláśahoz

Egy adotts állapotban azample(s) halmaz konstru´alása négy feltételnek kell eleget tegyen ahhoz, hogy
a redukált Kripke-struktúra az eredetivel dadog´o ekvivalens legyen. Ezeket a felt´eteleket adjuk meg az
alábbiakban, kit´erve a feltételek mögötti meggondol´asokra. A sz¨ukségess´eg és elégségess´eg formális
bizonyı́tását viszont nem t´argyaljuk.

� (C0) ample(s) = ; a.cs.a.enabled(s) = ;. Ez egy mag´atól értetődő kritérium.
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� (C1) Az eredeti Kripke-strukt´urában, minden ´utvonal ment´ens-ből indulva, igaz: Egyr 2 ample(s)-
től függ̋o átmenet nem hajthat´o végre an´elkül, hogy előtte egyample(s)-beli átmenetet v´egre ne
hajtanánk.

Ennek a feltételnek rögtön van egy fontos k¨ovetkezménye: Azenabled(s) n ample(s) halmazbeli
átmenetek f¨uggetlenek azample(s)-beli átmenetekt˝ol (ellenkező esetben s´erülne C1).

Ha azample(s) választása C0 ´es C1 figyelembev´etelével történik, akkor a lehets´eges kimarad´o (le
nem fedett) ´utvonalak a k¨ovetkező formájú útvonalakra sz˝ukülnek:

– r1; r2; :::; rn; r
� aholr1; r2; :::; rn függetlenek azample(s)-beli átmenetekt˝ol ésr� 2 ample(s).

– r1; r2; :::; ri; ::: végtelen ´utvonal, aholr1; r2; :::; ri; ::: függetlenekample(s)-beli átmenetek-
től.

Az első esetben a f¨uggetlens´eg miatt beláthatjuk, hogys-ből azr1; r2; :::; rn; r� útvonal ugyanab-
ba azs0 állapotba kell vezessen, mint azr�; r1; r2; :::; rn útvonal: a függetlens´eg defin´ıciójában
szerepl˝o harmadik pontot kell alkalmaznunk sorban arn; rn�1; :::; r1 átmenetekre, ´ıgy r�-et ”elő-
rehozhatjuk”, ld. 21. ´abra. Ez ut´obbi útvonal pedig m´arample(s)-beli átmenettel indul.

Ezek után ar1; r2; :::; rn; r� útvonal is lefedett lesz a modell ellen˝orzésáltal, har1; r2; :::; rn; r� �st

r�; r1; r2; :::; rn. Ezt biztos´ıtja a következő C2 szab´aly.

s’
r(n)

r(n)

r(n−1)r3r2r1

r*r*r*r*r*r*

r(n−1)r3r2r1s

21. ábra. Azonos ´allapotba vezet˝o útvonalak

� (C2) Haample(s) 6= enabled(s), akkor mindenr 2 ample(s) átmenet láthatatlan kell legyen.

Ez a szab´aly azt is biztos´ıtja, hogy r1; r2; :::; ri; ::: �st r
�; r1; r2; :::; ri; ::: azaz a fent emĺıtett

második t´ıpusú útvonal is lefedett lesz a modell ellen˝orzésáltal.

q1

P1:

r

P2:

q3

q2

22. ábra. Ciklus kialakul´asa

Még egy lehet˝oséget hagytunk ki: mi t¨orténik, ha ciklus alakul kiample(s)-beli átmenetekb˝ol, és
a ciklus miatt maradnak ki ´atmenetek? N´ezzünk erre egy p´eldát! A 22. ábrán látható két processz;
r egyr1; r2; r3-tól független, nem l´athatatlan ´atmenet, m´ıg r1, r2, ésr3 láthatatlanok, egym´astól
függőek. Előfordulhat, hogy azample(s) halmazba egym´as után ar1, majdr2, ésr3 átmeneteket
választjuk,ésr-et ”későbbre hagyjuk”. Csakhogy a ciklus z´aródik, ı́gy lehet, hogyr kimarad.
Ennek elker¨ulését fogalmazza meg a C3 felt´etel:
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� (C3) Olyan ciklus nem megengedett, amelyben tal´alható olyanállapot, ahol egyr átmenet enge-
délyezett, de ez nincs benne a ciklus ´allapotaihoz tartoz´o egyample() halmazban sem.

Ezek után illusztrációként nézzük meg, hogy fentebb, a f¨uggetlens´eg defin´ıciója után emĺıtett két ”el-
lenpélda” eset´en hogyan biztos´ıtják a szab´alyok a korrekts´eget. A 23.ábra fog seg´ıteni a jelölésekben.

r1 s3

r3 s3’

r3

r1r2

r1 r2

s’

s1 s2

s s

s2s1

s’

r2r1

r2

23. ábra. P´eldák a szab´alyok alkalmaz´asára

1. példa: Tegy¨uk fel, hogy a két függetlenátmenet k¨ozül r1 van benneample(s)-ben. A C2 szab´aly
miattr1 láthatatlan, ez´ert biztos, hogyr1; r2 �st r2; r1. (Has cı́mkéjeP éss2 cı́mkéjeQ, akkorr1
láthatatlans´aga miatts1 cı́mkéje isP lesz,s0 cı́mkéje pedigQ, tehát előállnak a dadog´o blokkok.)

2. példa: Ez esetben is tegy¨uk fel, hogyr1 2 ample(s). C1 miattr1 ésr3 függetlenek kell legyenek.
Így, mivel r2 nem tiltja ler3-at, r3 engedélyezett azs0 állapotban is. Mivel pedig C2 miattr1
láthatatlan, ez´ert fennáll, hogyr2; r3 �st r1; r2; r3. (Ha s cı́mkéjeP , s2 cı́mkéjeQ, s3 cı́mkéje
pedigR, akkor r1 láthatatlans´aga miatts1 cı́mkéje isP , s0 cı́mkéje pedig –r2 miatt –Q kell
legyen. Ebb˝ol adódóan – azs2-ből induló r3 mintájára –s03 cı́mkéje isR kell legyen, a dadog´o
blokkok tehát előálltak.)

6.6.3. Gyakorlati megvaĺośıtás

A szabályok megad´asa még nem jelenti azt, hogy hat´ekony algoritmusunk is van azample() halmaz
konstruálásához. Az egyes szab´alyok ellenőrzése ugyanis elt´erő számı́tási igényt jelent. Ha a szab´aly
ellenőrzésének sz´amı́tási igénye nagy, akkor kompromisszumot kell k¨otni: Olyanample() halmazt kell
konstruálni, ami kis számı́tási igénnyel megtehet˝o, garantáltan teljes´ıti a szabályt, de nem biztos, hogy
optimális. Így a redukált Kripke-struktúra sem felt´etlenül lesz az elm´eletileg lehets´eges legkisebb m´ere-
tű, de sok esetben ´ıgy is jelentős megtakar´ıtásokat eredm´enyez a modell ellen˝orzés szempontj´aból.

� C0 ellenőrzése lineáris számı́tási igényű, könnyen ellen˝orizhető.

� C2 szintén egyszer˝uen ellen˝orizhető, az enged´elyezettátmeneteket kell v´egignézni, és ebb˝ol adó-
dik a potenciális ample() halmaz.

� C1 ellenőrzése olyan komplex, mint az el´erhetőségi probléma (teh´at annak eld¨ontése, hogy egy
globális állapot elérhető-e egy adott kezd˝oállapotból). Ez megengedhetetlen¨ul nagy számı́tási
igényt jelentene. Ez´ert kompromisszumot kell k¨otni egy garant´alt, de adott esetben nem optim´alis
ample() konstruálással. Ez rendszerint ´ugy történik, hogy egy konkurensPi processz enged´elye-
zettTi átmeneteit veszik, ´es ellen˝orzik a következőket: Nincs másPj processzben olyan ´atmenet,
ami enged´elyezettés függő Ti átmeneteit˝ol, vagy aminek v´egrehajtása enged´elyezetté teszPi-ben
egy Ti-ben most nem szerepl˝o függő átmenetet. Ha nincs ilyen ´atmenet, akkorample() = Ti,
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egyébként a következő processzre kell ´attérni (legrosszabb esetben pedig minden processzt telje-
sen kibontani).

� C3 ellenőrzéseúgy történik, hogy egy szigor´ubb C3’ feltétellel helyettes´ıtik az eredeti, nagy sz´a-
mı́tásigényű ellenőrzést: Haample(s) 6= enabled(s), akkor nem szabad, hogy legyen olyan ´el,
ami már felvett (tehát a DFS veremben l´evő) állapotba mutat. Ez a felt´etel a verem vizsg´alatá-
val ellenőrizhető. Ha van ilyen ´el (azaz ciklus), akkor teljesen ki kell bontani az adott ´allapo-
tot: ample(s) = enabled(s). Ez biztos´ıtja azt, hogy minden ciklusban van olyan ´allapot, ahol
ample(s) = enabled(s).

6.6.4. A részleges rendeźes redukcío hatékonyśaga

Ha egy konkurens rendszerben sok f¨uggetlenállapotátmenet van, ´es ezek teljes´ıtik a redukciós szab´a-
lyokat, akkor a r´eszleges rendez´es eredm´enye garant´alt (nem függ ”heurisztikus” tényezőktől, mint pl.
az ROBDD eset´en a változók sorrendez´ese). A tapasztalatok szerint tipikusan egy nagys´agrendnyi re-
dukció érhető el azállapottérben. Sok, viszonylag f¨uggetlen résztvev˝ot tartalmaz´o protokollok eset´en
a résztvev˝ok függvényében exponenci´alis méretű állapottér rendszerint polinom m´eretű lesz a redukci´o
után.

Egyirányú gyűrű kommunikációs struktúrával összekapcsolt processzek eset´en egy, a vezet˝oválasz-
táshoz alkalmazott protokoll modell ellen˝orzése sor´an a következő adatok voltak m´erhetők (a részleges
rendezést alkalmaz´o SPIN modell ellen˝orzőben):

Processzek Redukció nélkül Redukcióval
száma Állapotok Időigény Állapotok Időigény

3 15 929 13,8 s 1 435 0,6 s
4 522 255 9,3 perc 8 475 3,5 s
5 >40 óra 57 555 28,7 s
6 434 083 4,1 perc

6.7. A modell ellen̋orzés komplexit́asa

A tárgyalt tempor´alis logikák különböznek a modell ellen˝orzés idő- illetve tárkomplexitásában. Bizo-
nyı́tás nélkül megadunk n´ehány tételt, amelyek erre vonatkoz´oan adnak t´ampontot.

Egyp PLTL kifejezés modell ellen˝orzéséről azM = (S;R;L) struktúrán a következők mondhat´ok:

� A modell ellenőrzés időkomplexitása legrosszabb esetben n´egyzetes a strukt´ura méretével és ex-
ponenciális a PLTL kifejezés méretével:O(jSj2 � 2jpj).

– A struktúra méretével való négyzetes komplexit´as abb´ol adódik, hogy azjSj állapotú rend-
szerben legrosszabb esetbenjSj2 állapotátmenet lehet. Ha az ´atlagos esetet vessz¨uk figye-
lembe, akkor a strukt´ura méretével csak line´aris időkomplexitásról beszélhetünk.

– Az exponenci´alis komplexitás abb´ol adódik, hogy ap PLTL kifejezésből azAp automata
előálĺıtása sor´an az automata ´allapotait a rész-kifejezésekkel c´ımkézzük (ez a tabl´o előálĺıtá-
sa), a rész-kifejezések (”részhalmazok”) sz´ama pedigO(2jpj): Az exponenci´alis komplexitás
riasztóan hat, de szerencs´ere általában a strukt´ura mérete nagy, a PLTL kifejez´esek pedig
viszonylag rövidek, ı́gy a komplexitás kezelhet˝o marad.

– A szinkron szorzat automata ´allapotterének mérete teh´at O(jSj2 � 2jpj), és mivel a nyelvi
üresség ellenőrzésének időigénye lineáris a szorzat automata ´allapotterének méretével, ezért
a modell ellen˝orzés komplexitása is ilyen.
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� A PLTL modell ellenőrzés PSPACE-teljes, teh´at az sz¨ukséges tár mérete polinomi´alis a strukt´ura
és a PLTL kifejez´es méretével.

Egyp BTL kifejezés modell ellen˝orzéséről a következők mondhat´ok:

� CTL kifejezések eset´en a modell ellen˝orzés időkomplexitása legrosszabb esetben n´egyzetes a
struktúra méretével és lineáris a CTL kifejezés méretével:O(jSj2 � jpj).

A lineáris függés abb´ol adódik, hogy itt ap kifejezést a szintakszis szab´alyai alapján bontjuk rész-
kifejezésekre, ´es külön-külön kiszámı́tjuk az ezeket kiel´egı́tő állapothalmazokat (iter´acióval). Az
iteráció komplexitása nem szorz´odik, mivel a CTL kifejezések fixpont karakterisztik´aiban nem
szerepelnek egym´asbaágyazott, egym´asra hat´o váltakozó legkisebb illetve legnagyobb fixpont
számı́tások.

Ez a PLTL-énél kedvez˝obb komplexitást jelent, ami n´emiképp meglep˝o, mert a CTL bonyolultabb-
nak tűnik a PLTL-nél. Megjegyzend˝o persze, hogy egy CTL-ben adott tulajdons´ag, persze csak ha
kifejezhető PLTL-ben,általában rövidebb PLTL formulát eredm´enyez (hiszen az ´utvonal kvanto-
rokat kell elhagyni), ´ıgy a CTL előnye eltűnik. Azt be is bizony´ıtották, hogy egy k¨ovetelményre,
ami PLTL és CTL seg´ıtségével egyar´ant megfogalmazhat´o, igaz az, hogy a PLTL kifejez´es soha
nem hosszabb, mint a CTL kifejez´es,és sok esetben exponenci´alisan rövidebb.

� FairCTL eset´en a modell ellen˝orzés időkomplexitása legrosszabb esetbenO(jSj2�jpj� j�j), ahol
� a méltányoss´ag kifejezésére szolg´aló útvonal-kifejezés.

� Ha egy PLTL-hez van egy modell ellen˝orző algoritmusunk, akkor ahhoz a BTL-hez, ami a PLTL
modális operátorait tartalmazza, szint´en van egy azonos komplexit´asú algoritmusunk. Ez ´esszer˝u-
vé teszi a CTL* haszn´alatát.

� CTL* esetén a modell ellen˝orzés PSPACE teljes. (Hiszen a CTL* eset´en azA ésE operátorokat
követheti egy PLTL kifejez´es, amiről láttuk, hogy PSPACE teljes.)

6.8. Tempoŕalis logikai modell ellen̋orzés el̋onyei és korlátjai

A temporális logikai modell ellen˝orzés előnyei a következőkben fogalmazhat´ok meg:

� Jól kidolgozottak a matematikai alapok. A k¨ovetelmények megfogalmaz´asára illetve az ´allapot-
tér kezelésére hatékony technik´ak állnak rendelkez´esre. Csod´at természetesen nem v´arhatunk: b´ar
10120 nagyságú állapotterek eset´en végeztek sikeres modell ellen˝orzést, ezek a nagys´agrendek csak
reguláris struktúrájú, tehát ROBDD seg´ıtségével ”jól tömörı́thető” állapotterek eset´en kezelhet˝ok.

� Általánosan alkalmazhat´o végesállapotterű rendszerekben, ´ıgy hardver, szoftver, protokollok ese-
tén is.

� Részleges ellen˝orzést támogat, mivel egyenk´ent ellenőrizhetők az egyes tempor´alis logikai köve-
telmények. Nem sz¨ukséges egy teljes, hib´atlan ”referencia terv” az ellen˝orzés végrehajtásához.

� A modell ellenőrzési feladat automatikus megold´asára kereskedelmi illetve akad´emiai eszk¨ozök
léteznek. A tervez˝o rutinszer˝uen, ”egy gombnyom´asra” alkalmazhatja a modell ellen˝orző eszkö-
zöket (ezek nem ig´enyelnek interakci´ot, intuitı́v beavatkoz´ast).

A hátrányok között a következők emĺıthetők:
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� Elsősorban vez´erlés-orientált alkalmazásokhoz val´o. Komplex adatstrukt´urák és az adatkezel´es
modellezése rendszerint kezelhetetlen¨ul nagyállapotterekhez vezet.

� A gyakorlatban az ´allapottér robban´as erősen korlátozza a modell ellen˝orzéssel vizsg´alható rend-
szerek m´eretét. (Elosztott rendszerekben a rendszer glob´alis állapotterének mérete legrosszabb
esetben az egyes komponensek ´allapotterei m´eretének a szorzata.) Az ´altalában nem garant´alha-
tó, hogy akár részleges rendez´essel, ak´ar ROBDD-k haszn´alatával sikerül elég kompakt form´aban
reprezent´alni azállapotteret.

� Az állapottér méretének kordában tart´asaérdekében sz¨ukséges a modell ´es a követelmények meg-
felelő absztrakci´os szintjének megtal´alása, ami jelenleg m´eg intuitı́v és sok tapasztalatot ig´enylő
feladat.

� A modell ellenőrzés eredm´enye alapj´an nehézáltalános´ıtani: ha pl. egy algoritmus 1 ´es 2 processz
esetén működik, nem biztos, hogy3; 4; 5; :::; n processzor eset´en is működni fog. Ugyanakkor a
modell ellenőrzés eredm´enye hozz´ajárulhat az ´altalános tételek kimond´asáhozés bizony´ıtásához,
pl. egy indukt´ıv bizonyı́tás eset´en a kiindulási esetben ´ervényes tulajdons´ag belátásával.

� A követelmények teljess´ege nem ellen˝orizhető. Az egyes k¨ovetelmények különálló megfogalma-
zásának lehet˝osége a részleges ellen˝orzés szempontj´aból előnyt jelentett, de a teljess´eg szempont-
jából hátrányként is jelentkezik.

Külön hangs´ulyoznunk kell, hogy a modell ellen˝orzés – mint verifikációs technika – eset´en amodell
(és nem a val´oságban implement´alt rendszer) ellen˝orzése történik meg, teh´at a tervez˝o szempontj´aból a
modell ellenőrzés eredm´enye csak annyira haszn´alható, amennyire a modell a val´osághoz h˝u. A modell
ellenőrzés a validációt nem helyettes´ıti.

A nemzetközi szakirodalomban nagysz´amú leı́rást találunk ipari környezetben is sikeres modell elle-
nőrzésről. Ezek közül többet a bevezet˝o fejezet ismertet. A p´eldákból is kitűnik, hogy a modell ellen˝or-
zés ipari alkalmaz´asa terjed˝oben van a kritikus, hib´ak eset´en nagy kock´azatú rendszerek verifik´aciójának
céljára. Az elterjed´es nem utols´osorban az automatikus, ”egy gombnyom´asra haszn´alható” modell elle-
nőrző eszközöknek köszönhető. Ezekből soroljuk fel a jelent˝osebbeket az al´abbiakban:

� Az első két modell ellen˝orző, az EMCés a Caesar, 1981-ben jelent meg.

� Az SMV volt az első olyan modell ellen˝orző, ami ROBDD-ket haszn´alt azállapottér kezelésére.
Ennekújabb, bővı́tett verziója a nuSMV. Mindkét eszk¨oz CTL modell ellen˝orzést végez.

� Az 1991-től fejlesztett SPIN modell ellen˝orző a részleges rendez´es technik´aját alkalmazza. Els˝o-
sorban protokollok ´es elosztott algoritmusok PLTL alap´u ellenőrzésére bizonyult hat´ekonynak.

� A Concurrency Workbench egy olyan logik´at, azúgynevezett�-kalkulust támogat, aminek seg´ıt-
ségével CTL* és PLTL kifejezések egyar´ant feĺırhatók. A �-kalkulus közvetlenül tartalmazza a
szemantikai alap´u modell ellen˝orzésnél megismert fixpont m˝uveleteket.

� A HyTech rendszer az´ert terjedt el sz´eles körben, mert hibrid rendszerek (amelyek diszkr´et logikát
és folytonos komponenseket is tartalmaznak) verifik´acióját támogatja.

� Az idő adatokat is tartalmaz´o modellek ellen˝orzésére alkalmas eszk¨ozök a Kronosés az Uppaal.

� Közvetlenül a Verilog hardver le´ıró nyelvet támogatja a VIS modell ellen˝orző, ami CTL kifejezé-
seket tud BDD-k felhaszn´alásával ellenőrizni.
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� Az iLogix cég nemrégen jelentette be, hogy Statemate nev˝u, állapottérképeket alkalmaz´o szoftver
tervező és kódgener´aló eszközéhez automatikus modell ellen˝orzést biztos´ıt.

� A Java nyelvhez olyan eszk¨ozöket dolgoztak ki (pl. PathFinder, Bandera), amelyek a forr´askód
alapján képesek a vez´erlési struktúra formális modelljének gener´alásáraés ennek modell ellen˝or-
zésére.

A modell ellenőrzés eset´en is bebizonyosodott az, ami a form´alis módszerek alkalmaz´asával kapcso-
latbanáltalában isálĺıtható: a formális modellek elk´esz´ıtése illetve ezek verifik´alása a tervez´esi fázisban
növeli a költségeket (t¨obblet időt, szakértelmet igényel), de ez a k¨oltségnövekedésösszess´egébenáltalá-
ban kevesebb, mint ami a tesztel´es, debuggol´asés jav´ıtás során a kevesebb hiba miatt megtakar´ıtható.


