Kapitel 1
Einleitung

VLSI-Bausteine der heutigen Zeit und die aus ihnen aufgebauten digitalen Systeme
kénnen zu den komplexesten Konstruktionen gezédhlt werden, die bisher technisch
realisiert wurden. Ihre Komponenten bestehen teilweise aus mehreren hunderttau-
send Objekten, die selber nichttriviale Funktionalitdten zur Verfiigung stellen. Der
Entwurf dieser Hardware-Systeme steht unter dem steten Zwang, in immer kiirzeren
Zeitzyklen fehlerfreie Designs marktreif zu erstellen. Etwaige Entwurfsfehler im De-
sign miissen deshalb friihzeitig aufgespiirt werden, um die Hohe der Folgekosten fiir
ein Re-Design als auch den Zeitverlust bis zur Markteinfiihrung minimal zu halten.
Neben diesen Skonomischen Griinden steht der steigende Einsatz von komplexen
Hardware Systemen in sicherheitskritischen Bereichen wie z.B. Luft-/ Raumfahrt
und nukleartechnischen Anlagen. Ein Versagen bzw. fehlerhaftes Verhalten in die-

sen Bereichen kann zu nicht mehr {iberschaubaren katastrophalen Folgen fiihren.

Es ist ersichtlich, daf} eine friihzeitige Simulation bzw. formale Verifikation eines Ge-
samtentwurfs notwendig ist, um sicherzustellen, dafl Systeme dieser Komplexitéts-
klasse von Beginn an korrekt entworfen werden kénnen. Hierbei stellt die Simulation
von Hardware-Designs nur eine Fehlersuchtechnik dar, die nur eine Aussage in der
Form erlaubt, dafl noch kein Fehler gefunden werden konnte. Dies ist in friihen
Prototyp-Phasen akzeptabel und kann ein Grundverstindnis der Funktionalitéit der
Realisierung des neu entwickelten Systems dem Designer vermitteln. Die generelle
Korrektheit des Entwurfs kann jedoch nur durch eine formale Verifikation nachgewie-
sen werden. Hierbei wird Korrektheit in ihrer exakten mathematischen Bedeutung
verstanden, d.h. es wird formal, basierend auf einem mathematischen Kalkiil, si-
chergestellt, dafl der Entwurf frei von Fehlern in Bezug auf eine gegebene formale

Spezifikation ist.
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Die Anwendung mathematischer Methoden im Entwurf von Hardware wurde schon
frith durch den Einsatz von booleschen Algebren und der Automatentheorie auf
der Abstraktionsebene von Gate-Level Designs eingefiihrt. Die Anwendung dieser
Methodik im Kontext des VLSI Designs als auch die fiir die Systemebene not-
wendigen hoheren Abstraktionsebenen fithren zu neuen Problemstellungen fiir die
abstrakte Simulation bzw. formale Verifikation, da u.a. komplexe Datentypen und
Protokolleigenschaften behandelt werden miissen. Bei der Analyse von komplexen
Entwiirfen konnte jedoch auf die schon erlangten Erfahrungen aus der Programmve-
rifikation zuriickgegriffen werden. Abbildung 1.1 gibt einen Eindruck von der Kom-
plexitiat des Einflulspektrums auf den Entwurf korrekter, hardwarenaher Systeme
[CP87, CP89, Yoe90].
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Abbildung 1.1: Einfliisse auf die Analyse des Hardwaredesigns

Mit Hilfe temporaler Logik kann eine formale Beschreibung eines Designs erfolgen
und somit eine rigide mathematische Analyse ermdoglicht werden. Eine vollstédndige
Spezifikation des Gesamtsystems in temporaler Logik kann nur sehr schwer ange-
geben werden und ist dann nicht prignant, d.h. fiir einen Hardwaredesigner in-
tuitiv verstéindlich.' Dies kann effektiver durch eine Hardwarebeschreibungsspra-
che (Architecture Definition Language ADL) geschehen, deren Konstrukte viel pro-

blemorientierter als ein allgemeines Kalkiil sind. Die Semantik der Konstrukte der

! Eigenschaften iiber das Verhalten der Hardware lassen sich hingegen leicht in temporaler Logik

spezifizieren.



ADL muf} jedoch durch eine Axiomatisierung mathematisch fa8bar gemacht werden
[DDG*89, DJS93c¢], um formale Aussagen iiber Entwiirfe in einer ADL erstellen und

beweisen zu konnen.

Das COMDES(COM puter architecture DESign tool)-System basiert auf der Hard-
warebeschreibungssprache AADL (Axiomatic ADL [DDG*89]), eine Sprache, de-
ren atomare Aktionen/Transformationen axiomatisch mittels pre/post Bedingun-
gen spezifiziert werden kénnen. AADL wurde im Zusammenhang eines ESPRIT-
Projektes und im Kontext industrieller Multiprozessor-Fallstudien entwickelt und
formalisiert. AADL erlaubt eine Unterstiitzung des Designers in vielen Pha-
sen/Ebenen des Hardware Entwurfs (siche Tabelle 1.1). In dieser Ubersicht sind den
Abstraktionsebenen der Entwurfshierarchie ihre ihnen zugeordneten Strukturen und
Verhaltensbeschreibungen gegeniibergestellt. Auf der Stufe der Gatter-Ebene kann
das Verhalten der Objekte noch durch boolesche Operationen beschrieben werden.
Durch hohere Abstraktionsebenen nimmt zwar die relative Anzahl der Objekte ab,
die ein Gesamtsystem beschreiben, jedoch werden ihre Strukturen und die von ihnen
verarbeitbaren Daten immer differenzierter und komplexer. Eine Entwicklungsum-
gebung fiir den Hardware Entwurf, wie z.B. das COMDES-System, welches diese
hoheren Designebenen unterstiitzen will, mufl sowohl komplexe hierarchische Struk-

turen als auch komplexe, abstrakte Kontroll- und Datenstrukturen unterstiitzen.

| Abstraktionsebene | Strukturen ‘ Verhalten ‘
Architektur spezifizierte Verhalten
System CPU, Speicher, Cache | abstrakte Mikroprogramme
Register-Transfer | ALU, Register, MUX arithmetische Operationen
Gatter NAND, NOR, XOR boolesche Operationen
Transistor Transistoren, Widerstinde

Tabelle 1.1: Ebenen der Entwurfsdarstellung im Hardware-Design

AADL erlaubt eine modulare und kompakte Spezifikation komplexer Hardware
Entwiirfe von der Gatterebene bis hin zur Architekturebene. Sowohl die theoreti-
schen Konzepte als auch die syntaktischen Konstruktoren von AADL sind an dieses
breite Spektrum von Abstraktionsebenen angepaft, basierend auf dem uniformen
Konzept, dal Module mit ihrer Umgebung Dienstleistungen/Daten nur durch Ports
austauschen kénnen und somit der interne Aufbau der Module der Umgebung ober-
halb dieser Schnittstelle verborgen bleibt. Hierbei kénnen sowohl reine strukturelle
Module auf Gate Level als auch Module mit einer Verhaltenbeschreibung in einer

CSP &hnlichen Notation zur Anwendung kommen.
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Durch die hardwarenahe Spezifikationsmoglichkeit von AADL ergibt sich die Not-
wendigkeit, parallelen Zugriff auf shared memory Strukturen und parallele, nicht-
prozedurale Aktivierung von atomaren Aktionen abhéngig vom Zustand der Archi-
tektur zu unterstiitzen. Eine addquate Behandlung dieser beiden komplexen Inter-
aktionen auch im Konfliktfall, z.B. gleichzeitig schreibender Zugriff zweier Prozesse
auf eine kritische Ressource des Designs, kann nur durch eine auf partieller Ordnung
basierenden Semantik repréisentiert werden. Eine kompositionelle Semantik, die die-
ser Anforderung geniigt, kann in zwei Schritten aus AADL entwickelt werden: Ein
AADL-Programm kann im ersten Schritt in ein 1-sicheres Petri-Netz abgebildet wer-
den, in dem die Parallelitét explizit sichtbar wird. Ausgehend von einem Prozef (eine
azyklische, konfliktfreie Abwicklung) des Netzes kann die Semantik als Abbildung
der Stellen des Prozesses auf Zustéinde des AADL Moduls angesehen werden, wobei
Zustandstransformationen der atomaren Aktionen der Architektur auf Transitionen

des Prozesses abgebildet werden.

Wie stellt sich jedoch die Entwurfsmethodik des Hardware Designs in diesem Kon-

text dem Benutzer dar, die das COMDES-System transparent unterstiitzen muf}?
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i

Abbildung 1.2: COMDES - Entwurfsmethodik

Abbildung 1.2 versucht, den Phasen des Designprozesses ihre Entwurfsobjekte und
mogliche Analyseverfahren gegeniiber zu stellen. Hierbei wird davon ausgegangen,

dal der Ausgangspunkt eines Entwurfs eine allgemeine, informelle Verhaltensbe-



schreibung des Moduls als Anforderungskatalog gegeben ist, die als initiale Spe-
zifikation angesehen werden kann. In einem Formalisierungsprozefl wird dann ei-
ne formale Spezifikation entwickelt, die schon durch Simulation im Vergleich mit
der Anfangsspezifikation evaluiert werden kann. Da dieser Entwurf auf einer sehr
abstrakten Ebene angesiedelt sein kann, der noch alle Eigenschaften des Systems
vereinigt, schliefit sich hieran ein Partitionierungsprozefy an. Als Ergebnis wird eine
modularisierte und ggf. hierarchisch aufgebaute Spezifikation abgeleitet. Mogliche
Designentscheidungen der Partitionierung kénnen z.B. eine Verteilung von Funktio-
nalitdten auf mehrere Komponenten oder eine Abbildung von abstrakten Datenty-
pen auf hardwarenédhere Strukturen sein. Ist dieser Prozefl abgeschlossen, so kann die
neue Spezifikation dahin verifiziert werden, ob die Komposition aller Teilspezifika-
tionen der Anfangsspezifikation formal entspricht. Als letzte Phase der Realisierung
des Entwurfs findet eine Implementierung des Verhaltens der Modulspezifikationen
statt. Bei diesem Konkretisierungsprozefl kann sowohl auf schon vorhandene und
erfolgreich verifizierte Module zuriickgegriffen werden, als auch auf neu zu realisie-
rende Module aufgebaut werden, die dann in einer sich anschliefenden Analysephase
gegen ihre formale Spezifikation verifiziert werden miissen. In frithen Phasen der Im-
plementierung eines Moduls kann durch Simulation schon friihzeitig eine Validierung

erfolgen, um grobe Fehler rechtzeitig ausschlieen zu kénnen.

Der Systemumfang des COMDES-Systems (Abbildung 1.3) trigt diesen Anforderun-
gen Rechnung. COMDES stellt Spezifikations-Tools zur Verfiigung, die sowohl die
formale Spezifikation von Entwiirfen in textueller als auch in graphischer Reprisen-
tation unterstiitzen. Eine Dekomposition der Entwiirfe wird wiederum auf beiden
Medienebenen durch Tools unterstiitzt, die automatisch statische Semantik-Checks
durchfiihren und auf etwaige Inkonsistenzen hinweisen. Zur Validierung erstellter
Entwiirfe, sowohl der Spezifikationen als auch der Implementierungen, konnen kom-
plexe Simulatoren angewandt werden. Sie dienen zur graphischen Animation, Vi-
sualisierung von erzeugten Datenmengen oder als Erkldrungskomponente von Wi-
derlegungsequenzen, die als Ergebnis der Verifikation von Modulimplementierungen
gegen ihre formale Spezifikation erzeugt wurden. Um moglichst effizient komplexe
Zugriffe auf grofle Datenmengen schnell durchfiihren zu koénnen, wurde das Ge-
samtsystem auf einer globalen Datenbank aufgebaut, die als abstrakter Datentyp
realisiert ist. Die Client/Server-Architektur von COMDES ermdglicht den einzelnen
Tools durch ihre integrierte Netzwerkschnittstelle einen transparenten Zugriff auf
alle Betriebssystemressourcen des logischen Netzwerkes. Dies wird durch die Reali-

sierung der auf dem X11-System beruhenden Userinterface homogen weitergefiihrt.
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Graphisches X11 Userinterface
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Abbildung 1.3: COMDES-Systemumfang

Um diesen funktionalen Anforderungen gerecht zu werden, d.h. ein Tool-Set zu ent-
wickeln, welches den Designer elegant wihrend des Entwurfsprozesses unterstiitzt,
mufte neben einer Vielzahl von ingenieurméfigen Problemstellungen (z.B. Software-
Engineering, Datenhaltung, Client/Server-Architektur) eine groe Anzahl theoreti-

scher Problemstellungen gelost werden:

Im Kontext der Simulation von AADL Designs wurde eine effiziente modula-
re Simulation auf Petri-Netz-Ebene entwickelt, die es erlaubt, selbst komplexe
Multiprozessor-Fallstudien schnell compilieren, konfigurieren und simulieren zu
konnen. Desweiteren mufiten Konzepte fiir High-Level Debugging eines parallelen,
verteilten Systems entwickelt und realisiert werden. Hierbei wurden graphische Tools
entwickelt, die ein Navigieren zwischen Hierarchieebenen eines Entwurfs anhand der
Verbindungsstrukturen erlauben. Hierbei erfolgte eine transparente Einbettung in
die Simulationsumgebung dahingehend, daf§ auf graphischer Ebene Breakpoints de-

finiert und visualisiert werden konnen.

Die formale Verifikation von Modulimplementierungen gegen ihre gegebene formale
Spezifikation wird im COMDES-Systems mittels automatischem Model Checking



[BCMD90, BCLI1] realisiert. Da dieses Verfahren ein endliches Modell des zu veri-
fizierenden AADL Moduls voraussetzt, wurden Kodierungsverfahren entwickelt, die
explizit Kontroll- und Typinformationen eines AADL Moduls in einem einzigen Mo-
dell représentieren. Da explizite Reprisentationen komplexer Entwiirfe auf System-
ebene durch eine Zustandsexplosion jedoch schnell Gréflenordnungen erreichen, die
nicht mehr im Computer darstellbar sind, wurden symbolische Kodierungsverfahren
entwickelt, um diesem Problem ausweichen zu konnen. Fiir diese durch ROBDDs
[BCM ™90, McM93] repriisentierten Modelle wurden symbolische Reduktionstechni-
ken entwickelt, die die Menge der quantitativ handhabbaren Module noch weiter
vergrofern. Hierbei wird ausgenutzt, dafl die Umgebung nur eine eingeschrinkte
Sicht auf das zu verifizierende Modul hat und somit interne Berechnungsschritte
entfernt werden konnen, die bzgl. des Interfaces nicht unterschieden werden kénnen.
In diesem Zusammenhang wurde auch ein ROBDD basierter, funktionaler Model
Checker entwickelt, der fiir die Verifikation von deterministischen Modellen opti-

miert wurde.

Das Arbeiten mit dem COMDES-System bzw. mit der inhidrenten Entwurfsmethodik
hat gezeigt, dal der Entwurfschritt von der initialen, informellen Beschreibung hin
zu einer formalen Spezifikation ein komplexer, oft unterschétzter Entwurfsschritt
ist. In vielen Féllen ist eine durch Model Checking aufgedeckt Inkonsistenz zwi-
schen der formalen Spezifikation und der Implementierung nicht immer durch eine
fehlerhafte Modulimplementierung gegeben, sondern durch eine ungeniigende Spezi-
fikation des Moduls. Um den Prozel der Formalisierung zu unterstiitzen, wurde ein
symbolisches Constraint-System entworfen, welches eine graphische Animation von
moglichen Abldufen des spezifizierten Verhaltens inkrementell entwickelt und dem

Designer graphisch darstellt.

Um die Akzeptanz des Systems im Hardware Entwurf zu erh6hen, wurde das COM-
DES System im Rahmen der ESPRIT-Projektes 6128 ,FORMAT“ um VHDL/S
erweitert, welches einen Zusammenschluf} folgender Komponeten darstellt: Zur Be-
schreibung von Architekturen stehen die standardisierten Hardwarebeschreibungs-
sprache VHDL [IEE87] und VHDL/S StateChart, eine graphische, zustandsbasierte
ADL, zur Verfiigung. Desweiteren wurde die Spezifikation der temporalen Eigen-
schaften mittels temporaler Logik und symbolischer Zeitdiagramme weiter verfei-

nert.

Ausgehend von einer AADL basierten Einfiihrung in den Hardware Entwurf wird

eine Einfiihrung in die Simulations- und Verifikationstechniken auf Systemebene
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anhand des COMDES-Systems zu gebe. Von dieser Beschreibung ausgehend wird

ein Einblick in die theoretischen Problemstellungen zur Realisierung préisentiert.

Die Arbeit ist wie folgt in fiinf Bereiche gegliedert:

1. Comdes aus Sicht des Designers

Ausgehend von einer Einfiihrung in die Verhaltens- und Modularisierungs-
konzepte von AADL wird das COMDES-System in seiner Systemarchitektur
beschreiben. Hierbei werden effektive Realisierungs- und Integrationkonzepte
des Toolsets bzgl. Datenhaltung, Kommunikation und Userinterface vorgestellt
und diskutiert.

2. Theoretische Grundlagen

Neben der Einfiihrung der mathematischen Notation und einer nidheren Be-
trachtung der Booleschen Algebra werden BDDs eingefiihrt. Desweiteren wer-
den als grundlegende Strukturen AADL Petrinetze und deren Semantik defi-

niert.

3. Simulationstechniken fir den Hardware Entwurf auf Systemebene

In diesem Abschnitt wird die effiziente Simulation von AADL Modulen auf
der Basis der von ihnen abgeleiteten AADL Petri-Netze vorgestellt. Hieran
schlieft sich als weitere Anwendung der Simulation von AADL Petri-Netzen

eine symbolische Animation von symbolischen Zeitdiagrammen an.

4. Symbolische Verifikationstechniken fiir den Hardware Entwurf auf Systemeben

Ausgehend von der Generierung symbolischer Modelle fiir Bedingungs/-
Ereignis-Systeme wird die Modellgenerierung fiir AADL Petri-Netze vorge-
stellt. Um die industrielle Relevanz dieser Arbeit zu zeigen, werden die fiir
AADL vorgestellten Konzepte und Verfahren der symbolischen Modellgene-
rierung fiir VHDL portiert. Als Modelloptimierungen werden automatische
Reduktions- und Abstraktionstechniken prisentiert. Abschliefend wird in das
funktionale symbolische Model Checking eingefiihrt, welches effizient die fiir
VHDL erzeugten Modelle gegen ihre temporallogische Spezifikation verifizieren

kann.

5. Zusammenfassung und Ausblick



Teil 1

COMDES aus Sicht des Designers






Kapitel 2

Die Hardware
Beschreibungssprache AADL

Der Entwurf komplexer Hardwarestrukturen im heutigen VLSI-Design erdffnet min-
destens zwei orthogonale Problemstellungen fiir den Designer: Einerseits muf§ aus-
gehend von einer abstrakten, globalen Spezifikation eine Konkretisierung bishin zu
einer VLSI-Realisierung durchgefiihrt werden. Andererseits muf} die Komplexitit ei-
ner verteilten Realisierung des Entwurfs {iber ggf. mehrere Module beherrscht wer-

den. Der Entwurfsraum spaltet sich somit in folgende Dimensionen auf:

e Vertikal: Beherrschung der Komplexitit durch Unterstiitzung verschiedener
Abstraktionsebenen vom System- bis zum Gate-Level Entwurf

e Horizontal: Verteilung der Funktionalitdt iiber mehrere eng verbundene, aber
nicht unbedingt synchronisierte Komponenten des Entwurfs einer Hierarchie-

ebene

AADL [DDG*89] wurde beziiglich konkreter Syntax und formaler Semantik so
konzipiert, dafl sie den o.g. Problemstellungen beim Hardwareentwurf vollstindig
und effizient gerecht wird [D697]. Zur Unterstiitzung der Strukturierung eines De-
signs kann eine AADL-Spezifikation aus einer Vielzahl von Refinement- und Basis-
Architekturen aufgebaut werden. Hierbei ermoglichen Refinement-Architekturen ei-
ne hierarchisch strukturierte Komposition von Basis-Architekturen, die eine Ver-
haltensbeschreibung des Moduls mittels einer parallelen Kontroll- und einer CSP
[Hoa78] &hnlichen Kommunikationsstruktur realisieren. Ein AADL-Modul kann je-
doch nur entweder Konstrukte zur Verhaltens- oder Strukturbeschreibung beinhal-

ten.

11
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Exemplarisch sollen in diesem Zusammenhang sowohl Konstrukte zur Verhaltens-
beschreibung und zur Datentypdefinition von Basis-Architekturen, als auch das
Modularisierungskonzept von AADL zum strukturierten Aufbau von Refinement-
Architekturen vorgestellt werden [DDG*89, DD88, DD89a, DD89b).

2.1 Das Verhaltenskonzept von AADL

Die Abstraktionsebene einer Architektur ist durch den Abstraktionsgrad der atoma-
ren Aktionen und den Aufbau der Kontrollstruktur der Architektur gekennzeichnet,
welche das funktionale Verhalten charakterisieren. Die KontrollfluBspezifikation ei-
ner ADL, welche mehrere Abstraktionsebenen unterstiitzen will, mufl besonderen
Wert auf eine adiquate Realisierung von Parallelitéits- und Kommunikationskon-

zepten legen:

e Parallelitét wird in AADL direkt in einer CSP [Hoa78] &hnlichen Notation im

Kontrollbereich einer Basisarchitektur definiert. Im Gegensatz zu CSP koénnen
jedoch parallel aktivierte Aktionen in Konflikt stehen. In diesem Fall wird nur eine
Aktion zufillig ausgewahlt und ausgefiihrt. Alle anderen Aktionen werden derweil
suspendiert, bis der Selektionsprozefl erneut initiiert wird. Hierdurch werden alle
im Konflikt stehenden Aktionen in einem nichtdeterministischen, fairen Verfahren
serialisiert.
Durch das ,,on trigger do statement od“-Konstrukt innerhalb der Kontrollsektion
einer AADL Spezifikation wird die Spezifikation einer nicht prozeduralen Akti-
vierung von atomaren Aktionen in Abh#ngigkeit des Zustandes der Architektur
erlaubt. Mehrere nicht im Konflikt stehende Aktionen, die durch einen Zustand
simultan aktiviert wurden, laufen dann parallel ab.

e Kommunikation zwischen AADL-Modulen ist entweder implizit iiber die Mo-
difikation von shared storages (variables) oder direkt iiber verbundene synchrone
bzw. asynchrone Ports moglich. Kommunikation iiber synchrone Ports erlaubt
dabei ein Verbergen der konkreten Realisierung des Protokolls, wie es fiir hohe
Abstraktionsebenen notwendig ist. Asynchrone Ports garantieren im Gegensatz
dazu nur den , physikalischen“ Transport der ihnen iibergebenen Nachricht, wobei
die eigentlichen Protokolleigenschaft noch zusétzlich auf einer hoheren Abstrakti-

onsebene sichergestellt werden muf3.

Abbildung 2.1 gibt eine Basisarchitektur an, anhand derer exemplarisch einige Kon-
strukte von AADL diskutiert werden sollen:
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architecture Al
sync outport pl: tuple
is
type tuple = {con(boolean; cardinal), cardinal}
storage 51,52,53,54 : cardinal
behaviour
action Al (v : cardinal) is
effect post S3 = v
end
action A2 is
condition S1 = 0
effect post S4

]
o

end
action A3 (storage v : cardinal) is

effect post v = 17

end

control
par A1(S1) || A3(S1) rap;
par A1(S2) || A2 rap;

pl ! con(true,S1)
end
end /* behaviour part */

end /* architecture Al x/

Abbildung 2.1: AADL Basis-Architektur

o Interface-Spezifikation
Im Deklarationsteils des Modulkopfes wird die Spezifikation der Interface-Objekte
angegeben. Das AADL Modul A1 besitzt einen synchronen Outport pl, mit des-
sen Hilfe der Umgebung ein Objekt vom Typ tupel iibergeben werden kann. Die
Deklaration des Typs tupel erfolgt dabei gesondert im Rumpf der AADL Archi-
tektur.

e Speicherstrukturen
Sie werden im Rumpf des Moduls definiert und spezifizieren lokale Speicherstruk-
turen der Basis-Architektur (S1,52,S3,54).

o Verhaltenbeschreibung
Das mogliche Verhalten des Moduls, d.h. die Abfolge von atomaren Aktionen

(actions), wird im behaviour-Teil festgelegt. Hierzu stehen mehrere Konstrukte
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zur Iteration und parallelen Programmausfiihrung zur Verfiigung. In dem Beispiel-
modul werden drei Anweisungen sequentiell ausgefiihrt:

In dem ersten Parallel-Konstrukt sollen A1 und A3 parallel ausgefiihrt werden.
Durch den impliziten Konflikt auf dem aktuellen Storage-Parameter S1 wird eine
zufillige Serialisierung erzwungen.

Das letzte Statement beschreibt eine synchrone Kommunikation {iber den Port p1,
wobei hier das Pattern con(true,S1) des Typs tupel iibertragen werden soll. Die
Kommunikation kann jedoch erst dann erfolgreich abgewickelt und ggf. folgende
Aktionen angestolen werden, wenn auch die Umgebung des Moduls bereit ist,

genau dieses Pattern zu empfangen.

AADL unterstiitzt im Kontext der parallen Programmausfiihrung nur statische Pro-
zelgenerierung mit einer statisch festgelegten Kommunikationsstruktur zwischen
den Modulen einer Architektur. Konstrukte zur dynamischen Prozefigenerierung
sind auf hohen, betriebssystemnahen Abstraktionsebenen eine sicherlich wiinschens-
werte Eigenschaft, jedoch kénnen alle aus Rechnerarchitektursicht relevanten Pro-
blemstellungen in dieses statische Modell eingebettet werden. Desweiteren erlaubt
diese Restriktion das Anwenden von auf endlichen Modellen agierenden, automati-

schen Verifikationsverfahren.

2.2 AADL Modulkonzept

Die bisher eingefiihrten Konzepte erlauben nur die Beschreibung des Verhaltens eines
einzelnen Moduls. Um grofle Systeme verteilt entwerfen zu konnen, werden Basis-
Architekturen als modulare Blocke aufgefafit, mit deren Hilfe komplexere Systeme
aufgebaut werden konnen. Hierbei kénnen einige Architekturen zur reinen Definition
von Datentypen und Speicherstrukturen benutzt werden, um ein package-Konzept,
wie es in VHDL [IEE87] oder ADA [MH92] anzutreffen ist, zu realisieren. Struktu-
ren, die als Komposition von Architekturen aufgebaut sind, werden als Refinement-
Architekturen bezeichnet. Es ist dabei irrelevant, ob es sich bei den beteiligten Mo-
dulen um Basis- oder Refinement-Architekturen handelt, da ihre Modulschnittstellen

diese Struktureigenschaft verdecken.

Mittels dieser Methodik 148t sich ein modulares Design-Szenario ableiten, wie es
durch Abb. 2.2 beschrieben wird. Ausgehend von einem Fundus bereits erstell-

ten Spezifikationen innerhalb einer Design-Datenbasis, die sich in Architektur- und
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Abbildung 2.2: Design-Szenario

Datentyp-Spezifikationen differenzieren 14f3t, kénnen in einer lokalen Entwicklungs-
umgebung neue Architekturen entwickelt werden, die sich auf schon realisierte Mo-
dule abstiitzen konnen. Hierbei kann der Ex- und Import von Modulen transpa-
rent {iber mehrere Ebenen hinweg durchgefiihrt werden. Um die Austauschbarkeit
bzw. Skalierbarkeit von Modulen noch weiter zu steigern, kénnen AADL Module
innerhalb ihrer Interface Spezifikation neben der Deklaration von Ports auch Archi-
tekturparameter auffithren, welche interne Strukturen, z.B. Grofle von Adre3- und

Datenregistern, skalieren kénnen.

Neben dieser Komposition von Modulen aus einer sehr abstrakten Sicht, mufl noch
die konkrete Realisierung der Komposition betrachtet werden. Ein natiirlicher Weg
zur Konstruktion von Refinement-Architekturen ist eine Verbindung der beteilig-
ten Architekturen durch eine explizite Verbindungs- bzw. Kommunikationsstruktur.
Dies wird realisiert, indem die Ports der jeweiligen Inkarnationen® der Architek-
turen miteinander anhand einer spezifizierten Kommunikationsstruktur verbunden
werden. Das Verhalten einer Architektur, welche in dieser Weise aufgebaut wur-
de, ist durch ihre strukturelle Dekomposition charakterisiert, d.h. ihr Verhalten ist
vollstindig durch das Verhalten der Sub-Module und durch die Verbindungsstruktur

Instanziierung einer AADL-Architekturspezifikation
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determiniert.

Die interne Kommunikationsstruktur zwischen einzelnen Komponenten einer
Refinement-Architektur ist jedoch fiir die Umgebung der Architektur nicht sicht-
bar, da die Interface Beschreibung eine Einsicht in Subkomponenten einer Archi-
tektur nicht ermdoglicht. Ob das Verhalten eines Moduls funktional oder strukturell

spezifiziert ist, ist daher fiir die Umgebung nicht erkennbar und irrelevant.

architecture Al architecture A2 architecture A3 architecture A4
async outport p : integer async inport pl: integer async inport pl: integer async inport pX : integer
is async outport p2 : integer async outport p2 : integer async outport pY : integer
subarchitecture is is is
S1:A2; subarchitecture subarchitecture end
S4: A3 S2: A4, S5: A5;
topology S3:A3 topology architecture A5
S1l.plis S4.p2isp, topology S5.pK is p1, async inport pK : integer
.p2is .pl S2.pXis pl, S5.pL is p2 async outport pL : integer
end S2.pY is S3.p1 end is
p2is S3.p2 end

end

Al:

[XY
pl p2 pl \%\
S1:A2 S4: A3

A2: A3:

pl p2 pl r p2
| —

pX  pY pl \ p2 pK pL
S2: A4 S3:A3 S5: A5
S2: A4 S3:A3 S5: A5

pl p2

S5: A5
pK pL
S5: A5

Layertree Schematic Structure

Abbildung 2.3: Layertree und Schematic Structure einer AADL Refinementarchitek-

tur

AADL unterstiitzt zwei Arten der Informationsaustauschmechanismen zwischen Ar-

chitekturen:

1. Synchrone bzw. asynchrone Kommunikation zwischen Komponenten eines Mo-
duls durch Verbindung ihrer Ports anhand einer explizit gegebenen Topologie-
beschreibung.

2. Kommunikation iiber gemeinsam nutzbare Speicherstrukturen.

Da Subarchitekturen nur lokale Speicherstrukturen und ihre Outputports zur
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Kommunikation verdndern diirfen, kann eine spezielle (Speicher-) Architektur
definiert werden, welche die bendttigten Komponenten iiber Ports der Umge-
bung bereitstellt und deren Modifikation zum Informationsaustausch zwischen

den Submodulen genutzt werden kann.

Abb. 2.3 zeigt einen AADL-Design bestehend aus den Refinement-Architekturen
A1, A2 und A3 und den nur durch ihrer Schnittstellendefinition gegebene Basis-
Architekturen A4 und A5. Die Kommunikation in diesem Design ist iiber synchro-
ne Ports realisiert. Der Layertree gibt baumartig den hierarchischen Aufbau wie-
der. Die Verbindungsstruktur, d.h. die Visualisierung der Topologiebeschreibung
der Refinement-Architekturen wird durch die Schematic Structure angegeben. Es
ist zu erkennen, dafl zwei Inkarnationen der Architektur A3 ohne Umstrukturierung
der Interna von A3 und A4 in verschiedenen Ebenen bzw. Umgebungen des Designs

eingebettet werden kdnnen.
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Kapitel 3

Das COMDES-System

Ziel des COMDES-Systems ist es, dem Designer ein integriertes Framework zur
Spezifikation, Simulation und Verifikation von AADL basierten Entwiirfen zur
Verfiigung zu stellen, um die AADL-Designmethodik mo6glichst umfassend toolméfig

Zu unterstiitzen.

Dieses Kapitel soll dem Leser eine Betrachtung des COMDES-Systems aus einer soft-
waretechnologischen und benutzerorientierten Perspektive darlegen. Ausgehend von
der COMDES-Systemarchitektur wird die globale Integration der Tools vorgestellt.
Aufbauend auf der Erlduterung der Struktur der globalen COMDES-Datenbasis und
des COMDES Design-Managers werden exemplarisch einzelne zentrale Tools der drei
Teilbereiche des Systems vorstellt, die einen Eindruck von der Leistungsfahigkeit
sowie der Komplexitit der von COMDES geltsten Problemstellungen vermitteln

sollen.

3.1 Systemarchitektur und Integration

COMDES hat in seiner Gesamtstruktur eine Vielzahl von komplexen Tools zu in-
tegrieren, die sich, trotz starker Unterschiede in Benutzerinteraktion und Betriebs-
mittelauslastung, beziiglich einer gemeinsamen Datenhaltung und einer homogenen

Benutzungsoberfliche dem Benutzer als ein integriertes Toolset zu prisentieren hat.

Der Entwurf der COMDES-Systemarchitektur ist von folgenden Randbedingungen
beeinflufit:

e Durch die Vielzahl der Tools, die z.T. von verschiedenen Softwareentwicklern be-

19
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treut wurden, mufite eine addquate Kapselung der Interfaces zur Datenbasis auf
verschiedenen Abstraktionsebenen bereitgestellt werden.

e Da die Betriebsmittel eines CAD-Arbeitsplatzes nicht in allen Entwurfsphasen
eines komplexen Designs ausreichend sind, muf} eine transparente Netzwerkun-
terstiitzung angeboten werden.

e Durch einen ggf. parallelen Zugriff auf die Datenbasis mufy die Konsistenz der
Datenbasis jederzeit sichergestellt und der Status von generischen Objekten abge-
leiteten Objekten erkennbar sein.

e Da bei der Entwicklung eines Designs auf verschiedene Designbibliotheken zuge-
griffen werden kann, muf} das System einen Designkontext verwalten konnen, aus

dem heraus aktivierte Tools selektiv operieren konnen.

Bevor jedoch die realisierte Systemarchitektur motiviert werden kann, mufl noch ei-
ne Darstellung der Struktur des COMDES Tool-Sets erfolgen, wie sie in Abbildung
3.1 veranschaulicht wird. Zur Spezifikation von AADL Designs stehen ein Struktu-

Specification

‘ {AADLStructured Editor } { Schematic Entry Editor } { Timing Diagram Editor } ‘

AADL Layertree Timing Diagram Specification

[ | [
1] I I

{ AADL-Net Generator } { Data Space Generator } {Timing Diagram to Net }
[ I I

AADL Petri-Net AADL Net Editor

AADL-Net Compiler { Symb. Data Space } {Symb. Model Generator } { Timing Diagram to TL
[ ]

{ AADL-Net Linker } { Data Space Linker }
[ ]

|
I |

{ AADL Simulator } { AADL Debugger } { TD Simulator } Symb. Model Checker

Simulation Verification

Abbildung 3.1: Das COMDES Toolset

reditor und ein auf die Erstellung von Refinementarchitekturen spezialisierter Sche-
matic Entry Editor zur Verfiigung. Zur graphischen Spezifikation des temporalen
Verhaltens eines AADL-Moduls beziiglich der Wertverldufe der Port-Variablen sei-
nes Interfaces steht ein Zeitdiagrammeditor zur Verfiigung. Als generische Objekte

fiir die Simulation und fiir die formale Verifikation werden in diesem Kontext die
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AADL-Spezifikationen und die Zeitdiagrammspezifikationen dem Benutzer sichtbar

gemacht.

Die Simulationskomponente von COMDES erlaubt eine Evaluation der erstellten
AADL- und Zeitdiagrammspezifikationen auf Basis der Simulation von AADL Petri-
Netzen, die die jeweilige Semantik charakterisieren. In der ersten Phase erfolgt
eine Ubersetzung des Quellcodes in AADL Petri-Netze sowie die Generierung ei-
nes Datenraums, auf dem die Datentransformationen und booleschen Bedingun-
gen des Petri-Netzes ausfiihrt bzw. evaluiert werden. Die Existenz und die Struk-
tur des AADL Petri-Netzes sind dem Designer verborgen. Die Struktur kann je-
doch durch Freigabe des AADL Petri-Netzeditors visualisiert, modifiziert und unter
Einschrankungen interpretativ simuliert werden. Fiir eine effiziente Simulation der
AADL Sperzifikationen schlieit sich eine Compilationsphase des AADL Petri-Netzes
in Code fiir eine Netzmaschine an (Kapitel 5.1.2). Zum Abschluf} dieser Phase wird
der erzeugte Netz-Code mit dem bereits erzeugten Datenraum verbunden und so-
wohl ein eigensténdig lauffihiger Simulator als auch ein Debugger generiert, die eine

Analyse des erstellten Designs erlauben (Kapitel 5.1.4.1).

Die Simulation von Zeitdiagrammspezifikationen (Kapitel 5.2) weicht von diesem
Schema ab. Durch eine symbolische, auf Reduced Ordered Binary Decision Diagrams
(ROBDDs) (siehe Kapitel 4.3 und [Ake78, BRB90]) Kodierung des zur Spezifikation
gehorenden Datenraums und den sich dynamisch verdndernden Netzstrukturen wird
ein interpretativer Simulationsansatz unterstiitzt. Als Ergebnis der Simulation wird
graphisch auf Zeitdiagrammebene eine Menge von giiltigen Traces der beobacht-
baren Wertverldufe der Ports erzeugt, welche durch die Zeitdiagrammspezifikation
charakterisiert werden. Somit kann der Designer seine Spezifikation friihzeitig auf

Plausibilitdt hin iiberpriifen.

Die formalen Verifikation eines AADL-Moduls, d.h. die Verifikation seines durch eine
Implementierung gegebenen Verhaltens gegeniiber seiner formalen Zeitdiagramm-
spezifikation, erfolgt in COMDES mittels symbolischem Model Checkings. Fiir die-
sen Prozefl wird aus dem von dem AADL-Modul abgeleiteten AADL Petri-Netz
ein endliches, symbolisches Transitionssystem generiert und die zu testende Zeit-
diagrammspezifikation in temporale Logik iibersetzt. Der Model Checker kann die
formale Korrektheit des Entwurfs aufzeigen oder im Fehlerfall eine Widerlegungs-
sequenz generieren, die dem Designer eine Inkonsistenz zwischen Implementierung

und Spezifikation offenbart.

Abbildung 3.2 stellt die realisierte Softwarearchitektur des COMDES Systems dar.
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Abbildung 3.2: COMDES Systemarchitektur

Zentrale Komponente dieser Struktur ist die COMDES Data Base. In ihr werden
alle Daten des Toolsets abgelegt und verwaltet. Ein Zugriff auf die hier abgelegt
Daten erfolgt durch den COMDES Data Base Manager. Diese Schicht stellt zwei
Funktionalitdten fiir das Gesamtsystem zur Verfiigung: Einerseits wird hierdurch
eine Schnittstelle zwischen den Datenanforderungen der einzelnen Tools und der
Datenbasis bereitgestellt und somit kontrollierbar. Andererseits stellt der Manager
auch eine Funktionalitit bereit, welche die Verwaltung der Betriebsmittel des Netz-
werks zuliBt und eine Verwaltung eines COMDES-Designkontextes erlaubt. Uber
dieser logischen Schicht sind die einzelnen Tools angesiedelt, die Daten aus einer
Datenbasis anfordern kénnen und ggf. neu berechnete Informationen in ihr ablegen
konnen. Zudem wird ein Netzwerk-Nachrichtendienst zur Verfiigung gestellt, mit

dessen Hilfe die Tools Statusinformationen austauschen koénnen.
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3.2 COMDES Datenbank

COMDES basiert auf einer als abstrakter Datentyp realisierten Datenbasis, in der
sowohl generische Design-Objekte als auch deren Derivate effizient abgelegt sind, um
einen schnellen und direkten Zugriff fiir weitere Transaktionen durch andere Tools
bereitzustellen und einen Zugriff auf verschiedenen Abstraktionsgraden zu ermogli-
chen. Die Klasse der zu verwaltenden Objekte ist durch ihre besondere struktu-
relle Inhomogenitéit gekennzeichnet. Neben ,kleinen“ Objekten, die selber typreich
strukturiert sind, z.B. Zeitdiagrammspezifikationen, gibt es , groe” Strukturen, z.B.
ROBDDs, die eine einfache Struktur aufweisen. Auch konnte durch die Integration
von externen-Tools keine homogene Datenrepréisentation der Datenbasis realisiert
werden, sondern das System erlaubt eine Verarbeitung von Daten sowohl in binér-
als auch in ASCII-Représentation. Jedoch wurde sichergestellt, dafl grof3e, regulére
Datenbestéinde in kompakter Bindrdarstellung gehalten werden, die eine schnellere

Datenein- bzw. Datenauslagerung erlauben.

Abbildung 3.1 verdeutlicht, dafl der Verwaltung von AADL Petri-Netzen eine zen-
trale Rolle im System zufillt. Aus diesem Grund sei anhand dieser Struktur die
generelle Realisierung der Datenhaltung in COMDES exemplarisch dargestellt. In
analoger Weise werden z.B. ROBDDs als abstrakter Datentyp dem Toolset zuging-
lich gemacht.

3.2.1 ADTN

Der ADTN (Abstract Data Type Net) hat die Aufgabe, die bei der Ubersetzung
von AADL-Basisarchitekturen und Zeitdiagramm-Spezifikationen in AADL Petri-
Netze erzeugten Netzstrukturen aufzunehmen und zu verwalten. Aus diesem Grun-
de wurde fiir diese Objektklasse in der COMDES Datenbank eine Datenstruktur
zur Verfiigung gestellt, in der ein uneingeschrénktes Navigieren auf Netzebene un-
terstiitzt wird und dem Benutzer ein differenziertes Operieren auf verschiedene Ab-
straktionsebenen der Datenbestdnden zugénglich macht. Der ADTN hat folgenden

Anforderungen gerecht zu werden:

einfache Modifizierbarkeit der zu speichernden Informationen,

schnelle Berechnungen auf den Laufzeitdatenstrukturen,

geringer Hauptspeicherbedarf der Laufzeitdatenstrukturen,

schneller Zugriff auf Daten des Hintergrundspeichers,
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e cinfache Integration in schon bestehende Tools,
e Zugriffsoperationen auf verschiedenen Abstraktionsebenen fiir die Laufzeitda-
tenstrukturen,

e Bereitstellung von Analysefunktionen auf Netzebene.

In den folgenden Paragraphen soll kurz auf einzelne Aspekte eingegangen werden,

die fiir die Designentscheidungen relevant waren.

Konzept fiir optimales Laufzeitverhalten

Als Standarddarstellungen fiir die Petri-Netze sind zwei Grundstrukturen auszuma-
chen. Die einfachste Darstellung von Bedingungs/Ereignis-Systemen (B/E-Systeme,
siche auch Definition 4.4) und Stellen/Transitions-Netzen (S/T-Netze) ist durch
die Inzidenzmatrixdarstellung gegeben [Rei85]. Bei dieser Reprisentation liegt eine
n x m-Matrix M vor, in der n und m jeweils die Kardinalitit der Stellen und Tran-
sitionen des Netzes wiederspiegeln. M ist mit Null-Elementen initialisiert. Existiert

eine Kante von Stelle 7 zu einer Transition 7, so wird M wie folgt aktualisiert:

e Mli,j] =1, bei B/E-System
e M]Ji,j| =k, bei S/T-Netzen mit k als Wichtung der Kante

Fiir kleine Netze, die einen hohen Vermaschungsgrad besitzen, ist diese Darstellung
als optimal anzusehen, da basierend auf dieser Struktur auch numerische Verfah-
ren zur Berechnung von Invarianten und Erreichbarkeitsaussagen anwendbar sind.
Ist das Netz jedoch sehr diinn vermascht, so ist die Speicherplatzausnutzung als
nicht optimal anzusehen, da sehr viele Null-Elemente, die bei einer Berechnung nicht
benétigt werden, ungenutzten Speicherplatz belegen. Als Abschétzung fiir diesen An-
satz sei ein AADL Petri-Netz, wie es z.B. bei der Multiprozessornetzwerk-Fallstudie
[D697] erzeugt wird, mit ca. 10.000 Transitionen und Stellen gegeben. Bei einer zu
verwaltenden Kanteninformationsgréfie von 20 Byte ergibt sich ein benotigter Spei-
cherplatz von ca. 2 GByte, wodurch dieser Ansatz zu verwerfen ist. Wird fiir die
Darstellung der Matrix eine Realisierung gewéhlt, in der nur die Elemente verwal-
tet werden, die ungleich dem Null-Element sind, wird die Adjazenzlistendarstellung
erlangt. Hierbei wird eine Listenstruktur generiert, in der alle Kanten verwaltet wer-
den, die entweder von Stellen oder Transition ausgehen. Der Vorteil dieser Methode
liegt klar in der besseren Ausnutzung des Speicherplatzes, wenn von dem geringen

Overhead zur Verwaltung der Pointerinformationen abgesehen wird. Nachteilig an
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diesem Ansatz ist nun die sequentielle Suche nach einer Kante, die zwei Netzobjekte
verbindet, da im Mittel O(n/2) Kanten untersucht werden miissen, wobei n der An-
zahl der durchschnittlich von einem Netzobjekt ausgehenden Kanten entspricht. Um
eine Navigation auf der Adjazenzlistendarstellung zu beschleunigen, ist die Netzdar-
stellung um virtuelle, inverse Kanten angereichert, d.h. jede real existierende Kante
im Netz erhélt eine zu ihr in umgekehrter Richtung weisende Kante (sieche Abbil-
dung 3.3). Die Haltung dieser redundanten Information wird aber vollstéindig durch

die Beschleunigung der zum Einsatz kommenden Graphalgorithmen gerechtfertigt.

Konzept zur Minimierung des Hauptspeicherbedarfes

Um eine Minimierung des zur Laufzeit benttigten Speicherplatzes zu gewéhrleisten,
wird die zu verwaltenden Information klassifiziert und nach statischer bzw. dynami-

scher Grofle differenziert. Folgende vier Arten von Informationen werden verwaltet:

Graphspezifische Informationen, die das reine Netzgeriist darstellen,

Systembezogene Informationen, die z.B. die Markierung einer Stelle mit einem

Token, beschreiben,

Simulationsspezifische Informationen, die zur Compilation des Netzes benotigt

werden und

Verifikationsbezogene Informationen, die zur Generierung eines symbolischen

Modells fiir das Netz temporir bendtigt werden.

Fiir Berechnungen, die nur die Struktur des Netzes benétigen, werden auch nur
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die hierfiir benotigten Daten geladen. Algorithmen, die applikationsbedingt wei-
terfiihrende Daten benotigen, konnen diese dann on demand anfordern. Analog hier-
zu wird die Verwaltung der Informationen mit dynamischer Gréfle durchgefiihrt. So
konnen z.B. Texte, welche Netzobjekten zugeordnet sind, on demand geladen wer-

den, um einen moglichst geringen Teil des Hauptspeichers zu belegen.

Konzepte zum File Input/Output

Eine externe Reprisentation der Daten des ADTNs auf der Basis einer ASCII-
Reprisentation fiihrt nicht zu befriedigenden Laufzeiten fiir grofle Petri-Netze, da
ein inkrementelles Parsen der Files inklusive Aufbau der internen Datenstrukturen
zu lange dauert. Der ADTN représentiert deshalb seine Laufzeitdatenstruktur in
einer Form, die in einem Block! geladen bzw. geschrieben werden kann. Zum Auf-
bau der Laufzeitdatenstrukturen der (inversen) Kanten ist abschlieBend nur noch

ein einmaliger, linearer Durchlauf {iber die Kantengraphinformation notwendig.

3.2.2 Softwaretechnologische Integration

Fiir die Realisierung des Softwaretools ADTN wurde eine maximale Modularitét
angestrebt, die es ermoglicht, auf alle Verdnderungen der Schnittstellen zu existie-
renden Tools, hier sei die Netzsimulation und symbolische Transitionssystemgene-
rierung exemplarisch genannt, flexibel zu reagieren, ohne daf eine vollstinde Reim-
plementierung von Submodulen notwendig wird. Erste Anséitze zur Losung dieser
Problemstellung hatten ein Generatorsystem vorgesehen, welches anhand einer ab-
strakten Spezifikation alle Datenstrukturen und Zugriffsfunktionen generiert und so
immer flexibel auf die Modifikationen der Datenrepriisentation reagieren kann?. Aus
Griinden der Komplexitéit der Struktur der zu verwaltenden Designobjekte und der
notwendigen Effizienz der Zugriffsalgorithmen erschien dieser allgemeine Generie-
rungsansatz nicht optimal. Es wurde ein dhnliches Konzept realisiert, welches sich
auf die Funktionalititen eines Préiprozessors abstiitzt. Alle Informationen werden
so variabel gehalten, dafl sie mit Hilfe von Préprozessordirektiven verwaltet werden
konnen. Dies schliefit mit ein, dafl eine Verdnderung von schon bestehenden Funk-

tionalitdten des Gesamtsystems nicht gegeben ist. Nach einer Recompilation ist das

!mit einem einzigen UNIX system call
Dieser Vorgehensweise ist z.B. im Leda VHDL-Frontend [Led92] teilweise realisiert worden; je-

doch kénnen nur die vom Benutzer generierten Schemaerweiterungen nach diesem Ansatz verwaltet

werden, der strukturelle Kern der Datenbasis ist nicht modifizierbar.
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gesamte System sofort wieder einsatzbereit und kann auf der neuen Struktur allen

geforderten Funktionalitdten gerecht werden.

Wie sieht die Entwicklung von Software aus, die sich auf den ADTN abstiitzen soll?
Hierbei wurde der Ansatz aller groflen, schon bestehenden UNIX-Softwaresysteme
verfolgt, z.B. dem X11-Window System. Globale Datenstrukturen und bendtigte
Funktionalitdten werden via include-Dateien in den Quellcode integriert. Desweite-
ren sind alle Funktionen auf globalen Variablen in zentralen Bibliotheken hinterlegt,
die nur zur Linkzeit an die Applikation gebunden werden. Hieraus folgt ein sehr kur-
zer, komprimierter Quellcode mit guten Analyseeigenschaften fiir den Codereview.
Desweiteren wird durch das Information-Hiding des abstrakten Datentyps die mo-
dulare Entwicklung der Applikation unterstiitzt. Die Funktionalitdten des ADTNs

lassen sich in folgende Aufgabengebiete unterteilen:

Basiszugriffsoperationen auf den Datenstrukturen
abstrakte Navigationsfunktionen auf der Netzebene
Operationen fiir die Analyse der statischen Semantik
File Input/Output

=W

‘ X11 User-Interface

‘ Applikationen

File | statische Analayse |
Input | abstrakte Navigationsfunktionen
Output | Basiszugriffsoperationen |

‘ Datenbasis des ADTN ‘

‘ UNIX - Betriebssystem ‘

Abbildung 3.4: Struktur der funktionalen Hierarchie im ADTN

Thre Abhéngigkeiten sind in in Abbildung 3.4 dargestellt. An dieser Darstellung kann
leicht der hierarchische Aufbau des Systems erkannt werden. Es gibt mehrere Ab-
straktion, die es dem Softwareentwickler ermoglichen, auf verschiedenen Abstrakti-
onsebenen mit dem ADTN zu kommunizieren. Aus diesem Konzept féllt das System
der File-Funktionen heraus. Sie sind aus Effizienzgriinden so organisiert, daf} eine

Zuordnung in das bestehende Abstraktionsschema nicht moglich ist.
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3.3 COMDES Manager

Ein wichtiger Indikator fiir die Giite eines CAD Systems ist neben einer umfang-
reichen Auswahl von funktionsstarken Design-Tools und einer optimalen Designda-
tenbasis (DDB) durch die Verwaltung bzw. globale Organisationsstrukur des CAD
Systems gegeben.

Das COMDES-System unterstiitzt die in Kapitel 2.2 vorgestellte Designmethodik
fiir strukturierte AADL Entwiirfe in folgender Hinsicht:

e Verschiedene DDB konnen parallel verwaltet werden, wobei zwischen
Refinement- und Basis-Architektur-DDB unterschieden wird.

e Ein neues Design kann nur im Kontext einer schon existenten Designumgebung
erzeugt und administriert werden.

e Eine statische Semantikanalyse anhand der aktuell zugeordneten DDB wird

kontinuierlich sichergestellt.

Neben der Umsetzung dieser methodischen Konzepte zur Designerstellung wurde
bei der Realisierung auf eine optimale Ausnutzung der Betriebsmittel der Arbeits-
umgebung des Designers hoher Wert gegeben. Wenn das lokale Potential einer Ar-
beitsstation in einem Netzwerk genutzt werden soll, gleichzeitig aber Daten des
COMDES Systems nicht bzw. minimal redundant gehalten werden sollen, ergibt
sich zwingend eine Realisierung des Systems als Client/Server-Architektur, in der
verschiedene Module ihr Wissen auf Anfrage bereitstellen. Aufgrund der Vielzahl
und Verschiedenheit der zu integrierenden Tools und der hieraus folgenden Komple-

xitdt der Datenhaltung wird im folgenden kurz die Prozeflarchitektur vorgestellt.

3.3.1 Verteilungsansitze

Unter der Voraussetzung, dafl die Kopplung zwischen Client- und Server-Prozessen
moglichst lose sein soll, um eine hohe Modularitét unterstiitzen zu konnen, ensteht in
einer applikationsorientierten Betrachtungsweise ein logisches Drei-Ebenen Modell,

welches sich wie folgt gliedert:

e Dienstanforderungs-Ebene
e I[solations- und Vermittlungs-Ebene

e Diensterbringungs- und Ressourcen-Ebene
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Die erste Ebene fiihrt Applikationen aus und fordert im Verlauf der Ausfiihrung

typischerweise Ressourcen (z.B. Daten) an. Die Isolations- und Vermittlungs-Ebene

‘ Préasentation ‘ ‘ Préasentation ‘ ‘ Préasentation ‘ ‘ Préasentation ‘
|
© ‘Anwendungslogik ‘ ‘Anwendungslogik ‘
= ‘ Anwendungslogik ‘ ‘ Anwendungslogik ‘ ‘ Anwendungslogik o
> =
Z =
) [}
o 2
Datenhaltung ‘ ‘ Datenhaltung ‘ ‘ Datenhaltung ‘
%]
@
Datenhaltung 2
e
Entfernte Entfernte Kooperative Entfernte
Datenbasis Prasentation Verarbeitung Prasentation &
Datenbasis

Abbildung 3.5: Verteilungsmodelle logischer Client/Server-Architekturen

hat die Aufgabe, Ort und Struktur der Diensterbringer und Ressourcen vor der
Applikation zu verbergen. Die Diensterbringungs- und Ressourcen-Ebene verwaltet
hingegen nur Applikationen, Daten und Betriebsmittel. Fiir das logische Modell ist
es hierbei zunichst unerheblich, ob ein paralleler Zugriff auf die Objekte stattfindet
oder nicht. Dieses logische Modell macht jedoch keine Aussagen iiber die physikali-

sche Lokalisierung der drei Ebenen.

In einer auf die Aufgaben der Applikation gerichtete Betrachtungsweise (Abbildung
3.5) lassen sich ebenfalls drei logische Komponenten bestimmen, die sich wie folgt

gliedern:

e Prdsentation: User-Interface zur Applikation
e Anwendungslogik: Realisierung der Kernfunktionalitdten der Applikation

e Datenhaltung: Zugriff der Applikation auf externe Speicherobjekte

Durch Verteilung der logischen Komponenten auf unterschiedliche Systeme lassen
sich drei Grundformen darstellen: Entfernte Reprisentation, entfernte Datenhaltung
und kooperative Verarbeitung bzw. verteilte Funktionalitéit. Bei dieser Strukturie-
rung kann auch eine mehrstufige Client/Server-Beziehung aufgebaut werden. Ein
Server kann seinerseits als Client Dienste eines anderen Servers in Anspruch neh-
men. Diese Strukturierung findet u.a. im COMDES-Simulationsszenario Anwendung

(sieche Kapitel 3.5.1). Durch die Differenzierung einer Applikation in einzelne auto-
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nome Prozesse ist ihre jeweilige Allokation auf verschieden Knoten eines Netzwerkes,

die das jeweilige Anforderungsprofil optimal unterstiitzen, leicht zu realisieren.

3.3.2 Kommunikationsstruktur

Das Konzept der Realisierung einer Applikation mittels einer Client/Server-
Architektur kann als Vorgehensweise auch auf das gesamte Framework zur An-
wendung kommen. Abbildung 3.6 gibt eine schematische Darstellung der logischen
Kommunikationsstruktur aller in das COMDES System integrierten Applikationen
wieder. Hierbei kann keinem Prozefl eindeutig eine Client- bzw. Server-Rolle zuge-
wiesen werden, sondern alle (Client-)Prozesse konnen Anforderungen bzw. Anfragen
stellen, die dann von entsprechen anderen (Server-)Prozessen beantwortet werden.
Als ein zentraler Prozefl des COMDES ProzeB-Systems kann der Network Resour-

-

[ Data Base Browser J oo [ Data Base Browser

Network Resource Allocation Management Process

Application

- J

Application

Application

l
100

Abbildung 3.6: Logischer Aufbau der Interprozelkommunikation

ce Allocation Management Process (NRAMP) betrachtet werden. Uber ihn werden
zentral alle Kommunikationswiinsche zwischen den einzelnen Applikationen abge-
wickelt. Durch diese Architektur ist es ihm moglich, alle Zugriffe auf die DDB zu
erkennen und verschiedene Designumgebungen disjunkt und parallel den einzelnen
Usern zuzuordnen und zu verwalten. Desweiteren hat er Wissen iiber die Knoten

des Netzwerkes, die ihre Ressourcen freigegeben haben.

Ausgehend von einem DDB-Browser Prozef, der durch seine Sicht auf eine DDB
einen einzelnen Designkontext repréisentiert, konnen ihm zugeordnet Applikationen
fiir existierende bzw. neu zu generierende Designobjekte gestartet werden. Kommu-
nikationswiinsche einer Applikation werden hierbei vom NRAMP ihren jeweiligen
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Kontexten zugeordnet, ohne daf} sie einen anderen Kontext beeinflussen. Diese Ei-
genschaft ist besonders in einer Multi-User Umgebung notwendig, um ungewollte

Seiteneffekte zu verhindern.

Der Datentransfer zwischen der jeweiligen DDB und einer Applikationen wird hierbei
jedoch nicht vollstindig iiber den NRAMP abgewickelt. Die zu transportierenden
Informationen werden innerhalb von COMDES nach Kontroll- und Designdaten
unterschieden. Alle Kontroll- und Statusinformationen werden vom NRAMP ad-
ministriert. Sie stellen im Gegensatz zu den anfallenden Designdaten eine fast zu
vernachldssigen Grofle dar. Um diese groflen Datenmengen effizient zu transpor-
tieren, wird von COMDES der Datentransfer zwischen verschiedenen Knoten des

Netzwerkes via NFS 3 vom Betriebssystem realisiert.

User-Interface 3.1 COMDES-DDB-Manager.

Der COMDES Manager ist aus zwei miteinander kommunizierenden Prozessen
aufgebaut, die jeweils als Client bzw. Server agieren: dem zum Netzwerk globalen
NRAMP-ProzefS und dem dem Designer zugeordneten DDB-Browser, der das User-
Interface zum COMDES Systen darstellt. Abbildung 3.11 zeigt einen typischen Bild-
schirmaufbau, in dem eine lokale Designumgebung durch den DDB-Browser aufge-
baut wurde. Durch ihn stehen zur Konfiguration der Designumgebung vier Kategorien

zur Verfigung:

1. AADL Manager
Er dient als Architecture Browser fir die selektierten Designdatenbasen. Fir
selektierte Designobjekte einer Datenbasis kdénnen via PopUp-Windows thnen zu-
geordnete Applikationen gestartet werden, die ggf. neue Designobjekte in den Da-
tenbasen ablegen.

2. Environment
Diese Konfigurationskomponente legt die Designumgebung des Benutzers fest, die
durch den Netzwerkkommunikationsserver, der Menge von anwendbaren Applika-
tionen und den selektierten Designdatenbasen fiir Basis- und Refinementarchitek-
turen gegeben ist.

3. Applications
Mittels dieser Komponente kann der Designer eine Zuordnung der einzelnen Ap-
plikationen zu ihren Compute- und Display-Servern vornehmen.

4. Communications

3Network File System
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Diese Umgebung stellt einen Netzwerkkommunikationsmonitor dar, mit dessen
Hilfe eine Uberwachung der Kommunikationsaktivititen und eine Administration

der Kommunikationskandle ermdglicht wird.

Alle méglichen Ressourcen des Netzwerks und des COMDES Systems* werden in spe-
ziellen Konfigurationsdateien verwaltet, so daff der COMDES-Manager iber Pop Up-

Meniis benutzerfreundlich eine Konfiguration der Designumgebung ermdglicht.

3.4 Spezifikationswerkzeuge

Die Hardwarebeschreibungssprache AADL [DDG89] stellt sowohl Sprachkonstruk-
te zur Darstellung von Struktur- und Verhaltensbeschreibungen als auch Konstrukte
zur Spezifikation des temporalen Verhaltens der implementierten AADL Module zur
Verfiigung. Um die Spezifikation von AADL-Entwiirfen dem Designer zu erleichtern,
werden vom COMDES System drei unterschiedliche Editoren zur Verfiigung gestellt:

e Der AADL-Struktureditor, welcher syntaxgesteuert eine Entwicklung von
AADL-Modulen auf Quellcode-Ebene erlaubt. Er wurde erweitert um Funk-
tionalitdten zur Generierung einer auf AADL Petri-Netzen basierenden Se-
mantikrepriasentation inklusive expliziter und symbolischer Reprisentation des
AADL-Datenraums.

e Ein AADL-Schematic Entry Editor zur einfachen graphischen Erstellung bzw.
Modifikation von AADL-Refinementarchitekturen.

e Ein Zeitdiagrammeditor, welcher die Spezifikation bzgl. des temporalen Kom-
munikationsverhaltens des AADL-Moduls auf graphischer Ebene erlaubt (siehe
[SD93))

Im folgenden wird auf den AADL-Struktureditor und den Schematic Entry Editor
soweit eingegangen, wie es fiir das Verstindnis der AADL Codeentwicklung und der

Simulation notwendig erscheint.

3.4.1 AADL Struktureditor

AADL unterstiitzt neben Struktur- und Verhaltensbeschreibungen noch die Méglich-
keit der Spezifikation von komplexen abstrakten Datentypen bishin zur Spezifika-

4Zuordnung von Designobjekten zu ihren auf sie anwendbaren Applikationen
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tion von temporalen Eigenschaften der entworfenen AADL Module. Dieser univer-
selle Ansatz der Sprache spiegelt sich in einer komplexen Struktur der konkreten
Syntax von AADL wieder. Um umfangreiche Spezifikationen mit AADL zu un-
terstiitzen, wurde ein interaktiver Editor entworfen, der den Designer in allen Pha-
sen des Programmentwurfs mit AADL unterstiitzt. Um die Entwicklungszeit des
Editors fiir AADL zu minimieren, wurde der Cornel Program Synthesizer Gene-
rator [RT88a, RT88b|, ein System zur Generierung von sprachbasierten Editoren,

eingesetzt.

Ausgehend von einer Spezifikation der Sprache AADL, welche die abstrakte Syntax,
kontextsensitive Beziehungen, Anzeigeformate, konkrete Syntax und Transformati-
onsregeln zur Restrukturierung von AADL-Sprachkonstrukten festlegt, wird auto-
matisch ein sprachspezifischen Editor generiert. Der Cornel Program Synthesizer
[RT88a, RT88b| kreiert einen Bildschirmeditor zur Manipulation von Sprachkon-

strukten anhand der spezifizierten Regeln der Sprache.
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Req : boolean init false %
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Dem. Ack : boolean @
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<
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Abbildung 3.7: AADL Struktureditor

Die Syntax-gesteuerte Behandlung von AADL durch den Generator ist von zentra-
ler Bedeutung. Die Spezifikation der Sprache behandelt nicht nur die kontextfreien

Aspekte der Syntax, sondern postuliert auch kontextsensitive Eigenschaften, wie



34 KAPITEL 3. DAS COMDES-SYSTEM

sie z.B. durch die statische Semantik von AADL (z.B. Type-Checking) festgelegt
wird. Wihrend der Benutzer AADL-Konstrukte im Editor eingibt bzw. modifiziert,
werden vom System inkrementell alle spezifizierten und zu erfiillenden Kontextbe-

dingungen berechnet und Verletzungen sofort dem Benutzer mitgeteilt.

Kontextbedingungen werden durch die Einfiihrung spezieller Attribute und deren
zugeordneten Attributgleichungen ausgedriickt. Durch sie wird abgepriift, ob eine
festgelegte Bedingung erfiillt ist oder nicht. Die Art, in der Objekte mit Informa-
tionen iiber etwaige Verletzungen von Kontextbedingungen annotiert werden, ist
durch die Unparsing-Spezifikation des Editors festgelegt, welche den Bildschirmdar-
stellung der Konstrukte des abstrakten Syntaxbaumes beschreibt. Nach jeder Ein-
gabe bzw. Modifikation des Benutzers werden die Attribute des Syntaxbaumes neu
evaluiert und die Bildschirmdarstellung restrukturiert. Eventuelle neue Verletzun-
gen bzw. Erfiillungen von Kontextbedingungen werden sofort sichtbar. Der Benutzer
hat wihrend des gesamten Entwurfs durch das sofortige Feedback einen Uberblick

iiber den Status seiner gerade in der Entwicklung befindenden A ADL-Spezifikation.

3.4.1.1 AADL-Quellcodeentwicklung

User-Interface 3.2 COMDES-AADL-Struktureditor.

Abbildung 3.7 zeigt eine Momentaufnahme des Basisfensters des AADL Struk-
tureditors bei der inkrementellen Entwicklung eines AADL-Moduls. Der Benut-
zer hat durch vorgegebene Transformationen auf dem abstrakten Syntaxbaum ein
AADL guarded-command in den Syntazbaum eingefihrt. Als Platzhalter fir die-
sen, noch nicht weiter konkretisierten Konstruktor hat der Editor ,[]1 <guard> ->
<command>“ in den Programmtext eingefiigt. Der Benutzer kann nun den Platz-
halter fir ein AADL-Kommando ,<command>“ wiederum durch eine Transforma-
tion, in diesem Fall einen Action—- oder Procedure-Call, verfeinern. Durch diese
Formblatt-ahnliche Aufbaustruktur des Programmtextes ist eine syntaktisch korrekte
AADL Codeerzeugung sichergestellt. Um den Code wieder auf seine Minimaldarstel-
lung zu reduzieren, sind fir alle Objekte der abstrakten Syntax Reduktionsfunktionen
erstellt worden (reduce-Transformationen), die den Syntarbaum rekursiv nach op-

tionalen und somit eliminierbaren Strukturen absuchen.

Auf Grund von Verletzungen der statischen Semantik erzeugte Fehlermeldungen wer-
den nicht direkt in dem vom Benutzer erzeugten AADL-Quellcode eingeblendet, son-

dern in einem extra Fenster, dem Error View, visualisiert (siehe Abbildung 3.8). In
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Abbildung 3.8: Sichten auf Attribute des abstrakten Syntaxbaumes

diesem Fenster werden alle im AADL-Programmtext vorhandenen Inkonsistenzen

summarisch angezeigt. Die Korrespondenz zwischen Fehler und dem verursachen-
den AADL-Code wird durch einfache Selektion der Fehlermeldung im Error View
hergestellt. Der Struktureditor selektiert sofort den zugehdrigen Code und positio-
niert thn sichtbar im AADL-Textfenster.

Neben dieser Sicht werden vom AADL-Struktureditor noch weitere, detaillier-

te Informationen bereitgestellt. Die Visualisierung von Attributen der AADL-

Syntaxkonstrukte lassen sich in drei Kategorien fassen:

1. Statische Semantik:
Fehlermeldungen und Symboltabellen

AADL Petri-Netzgenerierung:

inkrementelle Netzberechnung und Datenfluanalyse

ROBDD Generierung:

ROBDD-Kodierung von Datentypen und Variablen, sowie ROBDD-Repréisen-
tationen von booleschen AADL Bedingungen

3.4.1.2

Integration

Die Integration des Cornel Program Synthesizer in das COMDES-System begriindet

sich durch die Bereitstellung folgender essentieller Funktionalitéten:



36 KAPITEL 3. DAS COMDES-SYSTEM

e AADL-spezifische Navigationsoperationen auf der AADL-Syntax,

e Speichern von inkonsistenten A ADL-Spezifikationen,

e Interface zum ADTN zum Abspeichern von generierten AADL Petri-Netzen,

e Anbindung von BDD-Paketen zur Berechnung und Speicherung von symboli-
schen Représentationen des AADL Datenraums und

e Netzwerkfunktionalititen zur Kommunikation mit dem NRAMP-Prozef§ sowie

der petrinetzbasierten AADL (Debug-)Simulationsumgebung.

Eine Realisierung der Intergration wurde auf zwei Ebenen durchgefiihrt. Durch SSL,
der Sperzifikationssprache des CPS-Systems, konnten alle nichttrivialen Berechnun-
gen auf den Attributen der abstrakten Syntaxdarstellung der AADL-Realisierung
durchgefiihrt werden. Auf dieser Spezifikationsebene steht jedoch keine Erweiterung
des Systems beziiglich der Integration fremder, externer Tools zur Verfiigung. Erst
durch eine Erweiterung des C-Quellcodes des Synthesizers konnte eine transparente
Einbettung geschaffen werden, sodaf} fiir den Designer keine Unterschiede zwischen
Kernfunktionalititen und den COMDES Adaptierungen/Erweiterungen des Struk-

tureditors wahrgenommen werden koénnen.

3.4.2 Schematic Entry Editor

Die Erstellung komplexer hierarchischer AADL Designs mit einer umfangrei-
chen Kommunikationsstruktur in rein textueller Form unter Einsatz des AADL-
Struktureditor ist zwar mdoglich, doch nicht sehr benutzerfreundlich. Das COMDES-
System unterstiitzt deshalb den Designer mit einer aus dem Hardware-Design be-
kannten Methodik des Schematic Entry Editors. Hierbei wird die Komposition von
AADL Architekturen durch einen graphischen Editor unterstiitzt, in dem die gra-
phischen Objekte (Boz und Linie) AADL Architekturen und Kommunikationsstruk-

turen reprasentieren.

User-Interface 3.3 Schematic-Entry-Editor.

Abbildung 3.9 zeigt den Editor mit einer geladenen Architektur, welche aus drei
Subkomponenten aufgebaut ist. Die besondere Rolle des Schematic Entry Editors
wird im Kontext der COMDES-Simulation deutlich. Mit ihm ist es dem Benutzer
moglich, Breakpoints innerhalb einer hierarchischen Struktur zu definieren. D.h. so-
bald ein Kommunikationswunsch iber einen selektierten Port etabliert wird, kann

der Debugger ein Monitoring bzgl. des aktuellen Stmulationskontextes aufbauen und



3.5. SIMULATION 37

=) SchematicEntry

Dem Help

| | A L]
e
sl

Slave: S1

I

Position : MAIN:System

Abbildung 3.9: Schematic-Entry-Editor fiir AADL Refinement-Architekturen

dem Benutzer eine Nauvigation im aktuellen Design anbieten.

3.5 Simulation

Wie schon in der Einleitung dieser Arbeit motiviert wurde, kann eine Simulation
eines komplexen Designs einen formalen Korrektheitsnachweis nicht erbringen. Im
Gegensatz zur formalen Verifikation sind die Verfahren der Simulation jedoch einfa-
cher handhabbar und schneller auf gréfiere zu validierende Fallbeispiele anwendbar.
Grobe Fehler bzw. Irrwege lassen sich somit bereits in friithen Designphasen erkennen

und kostengiinstig beheben.

Ausgehend von der Annahme, dafl ein komplexes Design in der Entwurfsphase fast
immer mit Fehlern behaftet ist, wurde besonderer Wert auf eine komfortable Debug-
gingumgebung fiir die COMDES-Simulation von AADL Designs gelegt. Dies bezieht
sich sowohl auf die einfach zu handhabende, graphische Benutzungsoberfliche als
auch auf die verschieden Abstraktionsebenen zum Ansatz des Debuggens. Da sich
die Simulation der AADL Module auf die Simulation von AADL Petri-Netzen als
Semantikreprisentation abstiitzt, kann der Benutzer in zwei Kategorien frei durch

einen Design navigieren:

1. Navigation auf AADL-Source-Level durch ein hierarchisches AADL-Design an-
hand des Schematic-Entry-Editors und

2. Navigation durch die Abstraktionsebenen des Debuggers von der AADL-
Source-Code Ebene iiber die AADL Petri-Netzschicht bis hin zum Maschinen-
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code der ANM?P, die als unterste Ausfiihrungsschicht der COMDES-Simulation

zugénglich ist.

Als Pramisse fiir die Realisierung des AADL-Debuggers galt es, die Debug-
Simulationszeit nicht stark von einer reinen Simulation abweichen zu lassen und
es nicht zu Seiteneffekten durch Debug-Informationen kommen zu lassen, wie es
z.B. in heute existierenden C- und PASCAL-Debuggern der Fall ist. Realisiert wur-
de ein Ansatz, in dem der generierte ANM-Code fiir ein AADL-Design uniform fiir
die Simulation und fiir den Debugger geeignet ist. Nur die Realisierung der ANM
des Debuggers unterscheidet sich von der des Simulators dahingehend, dafl einzelne
ANM-Befehle mit vollstindig unabhéingigen Debug-Erweiterungen des Simulations-
kerns versehen sind. Somit ist eine Simulation im Debug-Modus effizient und erzeugt
keine unerwiinschten Seiteneffekte auf die Ausfithrung des AADL-Moduls.

3.5.1 Client/Server Architektur der Simulationswerkzeuge

Die vollstindige COMDES-Simulationsumgebung ist aus vier eigenstindigen Kom-
ponenten aufgebaut (siehe Abbildung 3.10), welche ihren Informationsaustausch via

Interprozefkommunikation auf TCP /IP-Protokollebene abwickeln.

S > Schematic Entry Editor
N L
R
A <----- = AADL Graphical Debugger .| AADL Data Space
M
P L
e > AADL Structured Editor

Abbildung 3.10: InterprozeBkommunikation der COMDES-Simulationsumgebung

Als Kern dieses Simulationssystems lassen sich der AADL Debugger und der AADL

Datenraum ausweisen. Die Teilung des eigentlichen Simulatorkerns in zwei separate

5Als Kern des COMDES-Simulators agiert eine Abstrakte Netz-Maschine (ANM). Sie fiihrt
speziellen ANM-Code aus, der aus der Ubersetzung von AADL Petri-Netzen resultiert, welche als
Semantikrepriisentation innerhalb von COMDES eingesetzt werden [D697].
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Prozesse ist durch die GroBe der beiden einzelnen Komponenten motiviert.® Des-
weiteren ist durch diesen Ansatz eine parallele Abarbeitung von Tasks im AADL-
Datenraum und im Simulationskern problemfrei moglich. Damit der Datentransfer
zwischen beiden Prozessen effizient abgewickelt wird, ist er direkt zwischen beiden
Prozessen realisiert worden. Eine Kommunikation via NRAMP hétte keine Informa-

tionsvorteile fiir den AADL-Manager mit sich gebracht.

Als weitere in das Debugger Environment integrierte Tools sind ein speziell adap-
tierter AADL-Struktureditor und der Schematic Entry Editor auszumachen. Der
Struktureditor erlaubt eine inkrementelle Visualisierung der erreichten Breakpoints
auf AADL-Sprachebene, wodurch ein besonderer Vorteil durch diese Transparenz bei
der Analyse von parallel agierenden AADL-Modulen und deren Kommunikations-
verhalten mit anderen AADL Modulen erreicht wird. Die Definition von Breakpoints,
mit denen die Kommunikation der einzelnen AADL-Module untersucht werden soll,
wird durch den Schematic Entry Editor komfortabel moglich. Durch einfache Selek-
tion einer Verbindungslinie wird die diesem graphischen Objekt zugeordnete AADL-
Struktur berechnet und konsistent in die Liste der zu iiberwachenden Breakpoints
in den Debugger integriert. Gerade bei Designs mit mehreren Inkarnationen einer
AADL-Refinementarchitektur hat sich dieses Verfahren als sehr vorteilhaft erwiesen

da der Kontext des Gesamtdesigns vom Editor transparent verwaltet wird.

Eine Kommunikation mit dem NRAMP wird aufler von dem vom AADL Datenraum
reprisentieren Prozefl von den drei weiteren Prozesses etabliert. Dies ist notwendig,
um die Verteilung der Simulationsresourcen dem Gesamtsystem und dem Benutzer
zu erhalten.

User-Interface 3.4 COMDES-Simulation.

Die Simulation einer hierarchisch aufgebauten AADL-Verhaltensbeschreibung soll
anhand eines Beispiels aus Sicht des Designers dargestellt werden. Hierbeir handelt
es sich ein Master-Slave System, welches das Alternating-Bit- Protokoll darstellt. Das
Master-Modul sendet, nachdem es von einer externen Komponente getriggert wurde
(dem Dem-Modul), ein REQUEST-Signal an ein Slave-Modul, welches daraufhin
dem Master-Modul ein ACKNOWLEDGE-Signal zuriicksendet. In dem aktuellen
Beispiel wurde eine Realisierung mit zwei Slave-Modulen und einem Master-Modul

gewdhlt, damit die mehrfache Instanziterung eines Modul gezeigt werden kann.

6Zu dem Zeitpunkt der ersten Realisierung und Konzeption (1992) waren SUN-Workstation mit
ca. 8 MB Hauptspeicher und 32 MB Swap-Space die Zielarchitektur des Systems.
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Abbildung 3.11: Startumgebung der Simulation

Nachdem der Designer alle Module, z.B. mittels des AADL-Struktureditors, in die
Designdatenbasis eingetragen hat, wird eine Weiterverarbeitung der Module erlaubt.
Abbildung 3.11 zeigt einen typischen Bildschirmaufbau der ersten Phasen der Simu-
lation. Im AADL-Manager (oben links innerhalb der Abbildung) wurde das Modul
SystemServer als Refinement-Architektur selektiert und als Layertree visualisiert.
Die oben beschriebene Struktur des Master-Slave Systems wird wieder dem Benutzer
transparent gemacht. Jedes beteiligte AADL-Modul mufl nun in der ersten Phase in
Objektcode compiliert werden. Dies kann entweder direkt vom Manager aus gesche-
hen oder via Pop-Up-Meniis innerhalb der Layertree Darstellung angestofien werden.
Die verschiedenen Stufen der Compilation konnen vom Benutzer in den entsprechen-
den Compiler-Managern nachvollzogen werden. Sind alle Module tibersetzt worden,
kann mittels eines hierarchischen Linkers ein Gesamtsystem fiir das SystemServer-
Modul erzeugt werden. Der gesamte ProzefS wird stindig vom System tberwacht. Ggf.
weisen Benutzerhinweise mittels Pop-Up-Fenster auf Fehlersituationen hin, wie z.B.
Linken eines noch nicht vollstindig compilierten AADL-Entwurfs durch Modifikation
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eines Moduls. Am Ende der ersten Phase existieren fiir die Refinement-Architektur
sowohl ein Simulator als auch ein Debugger als Runtime-System, die nun benutzerge-
steuert selektiv gestartet werden kénnen. Da die Simulation auf reine Geschwindig-
keit ausgelegt ist und nur eine Statistik und Traceinformationen erzeugt, soll hier auf
das Debuggen einer AADL-Architektur beispielhaft eingegangen werden. Abbildung
3.12 zeigt einen Bildschirmaufbau, wie er als typisch fir eine Debugging-Sitzung an-
gesehen werden kann. Im AADL-Debugger (im unteren rechten Bildschirmbereich)
sind alle Architekturen des Moduls SystemServer aufgelistet und dem Benutzer zur

Definition von Breakpoints, Visualisierung von Variablenbelegungen, Navigation und

Aktionsverwaltung zugdnglich.
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Abbildung 3.12: Teilansicht auf die Benutzungsoberfliche des COMDES-Debuggers

Mit Hilfe des Schematic-Entry-Editors kénnen durch Selektion von Verbindungslini-
en zwischen Ports der aktuellen Architektur auf graphischer Ebene Breakpoints dem
Debugger mitgeteilt werden. Sie werden automatisch mit den (entsprechenden) zu
tiberwachenden AADL-Objekten der Architektur assoziiert. Im konkreten Fall wird
sowohl die Variable Ack der Inkarnation S2 der Architektur Slave als auch die Va-
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riable Ack der Inkarnation M der Architektur Master vom Debugger iberwacht. Der
Debugger wird tm aktuellen Beispiel seine Ausfihrung der Simulation beenden, bevor
versucht wird, ein Datum zwischen den beiden beteiligten Architekturen zu transferie-
ren. Um dem Benutzer eine detailliertere Sicht in seine AADL-Implementierung zu
erlauben, wird im zugeordneten Debugging-AADL-Struktureditor das AADL-Modul
der ,aktiven* Architektur geladen und die zu schaltende Action als selektiert visua-
lisiert. Weitere Debugmdglichkeiten, auf die hier nicht weiter eingegangen werden
soll, bestehen z.B. aus in einer Low-Level Analyse der zugrunde liegenden abstrakten

Netzmaschine und der Visualisierung des AADL-Datenraumes.

Eine Performance-Evaluation hat ergeben, dafl sich die Kommunikation zwischen
dem AADL-Debugger und dem zugeordneten AADL-Datenraum als einzig moglicher
Engpafl der Simulation erweist. Messungen ergaben auf einem SUN Sparc2-System
eine obere Schranke von ca. 10.000 Kommunikationen zwischen beiden Prozessen
[Par91]. Dies fiihrt bei groien AADL-Fallstudien zu einer akzeptablen durchschnitt-

lichen Schaltrate von ca 15.000 Transitionen pro Sekunde.

3.6 Verifikation

Durch die in [D697] gegebene Ubersetzung von AADL in Petri-Netze wird eine for-
male Semantik von AADL Modulen definiert. Eine Analyse der abgeleiteten AADL
Petri-Netze kann durch Konstruktion und Analyse von Fallgraphen der Petri-Netze
basierend auf Finite State Model Checking erfolgen. Dieses automatische Verfahren
setzt eine endliche Kodierung des AADL-Moduls in AADL Petri-Netze voraus, so-
daf} nur endliche Datentypen zur AADL-Modulspezifikation zum Einsatz gelangen

diirfen.

Die Verifikation von Moduleigenschaften basiert auf den aus AADL Petri-Netzen
abgeleiteten endlicher Automaten; z.B. die des Moore-Typs [HS66]. Fiir die Verifi-
kationskomponente des COMDES-Systems ergeben sich zwei zu erfiillende Funktio-

nalititen:

1. Erzeugung der endlichen Automatenreprisentation einer AADL-Basisarchi-
tektur und

2. Verifikation des abgeleiteten Automaten gegen die Spezifikation des Verhaltens
der AADL-Basisarchitektur, welche in Symbolischen Zeitdiagrammen bzw.

temporaler Logik gegeben ist.
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Ein kritischer Engpafl bei diesem Verifikationsansatz stellt die Représentation des
Fallgraphen dar. Fiir kleine AADL-Basismodule mit weniger als 10° Zustiinden ist
eine explizite Reprisentation des Graphen in einer Adjazenzlistendarstellung im
Hauptspeicher eines heutigen Computers mit ca. 1 GB noch moéglich. Fiir industriel-
le Fallstudien ist dieser Ansatz jedoch nicht addquat und erzwingt den Einsatz von
symbolischen, ROBDD-basierten Methoden. Hierbei wird der Fallgraph bzw. die
Transitionsrelation des Automaten durch boolesche Relationen (Funktionen) cha-
rakterisiert (siehe Kapitel 6.2.3). Durch den Einsatz dieser symbolischen Methoden

sind Automaten mit mehr als 10°°° Zustinden handhabbar.

Das COMDES-System unterstiitzt eine vollsténdige Verifikationsschiene sowohl fiir
die explizite als auch fiir die symbolische Verifikationsmethodik. Da die Realisie-
rung der expliziten Verfahren [EC83, EC86, Jos90] kein Neuigkeitspotential fiir die-
se Arbeit darstellt, soll im folgenden nur auf die symbolische Verifikationsschiene
von COMDES niher eingegangen werden. Die theoretischen Grundlagen werden
ausfiihrlich in Kapitel 6.2 diskutiert, so daf} in diesem Kapitel nur die COMDES-
Verifikationskomponente aus Sicht eines Designers vorgestellt wird. Er muf hierbei

vier Berechnungsschritte durchfiihren:

1. Erzeugung der AADL Petri-Netzreprésentation der AADL-Basisarchitektur

2. Erzeugung einer ROBDD-Reprisentation des AADL-Datenraums

3. Erzeugung eines symbolischen Modells, welche sowohl die Kontroll- als auch
die Datentransformationen symbolisch kodiert

4. Verifikation der zu {iberpriifenden Eigenschaften durch Einsatz eines symboli-
schen Modell Checkers

User-Interface 3.5 COMDES-Modellgenerierung.

Die Erzeugung des AADL Petri-Netzes wird automatisch beim Einlesen der AADL-
Basisarchitektur in die COMDES-Datenbasis generiert. Die symbolische Darstellung
des AADL-Datenraums bendtigt durch seine Parametrisierungsmaglichkeit noch eine

weitere Benutzerinteraktion, welche explizit vom Designer initiiert werden mufs.

Abbildung 3.13 zeigt auf der rechten Seite den AADL-Struktureditor mit der tber
den COMDES-Manager geladenen Slave-Basisarchitektur.Die Erzeugung der sym-
bolischen Darstellung des Datenraum wurde mittels des (erweiterten) Standard-Pop-
Up-Meniis gestartet. Bei dieser Aktion werden folgende Teilberechnungen ausgefiihrt

und die resultierenden Informationen in die COMDES Datenbasis integriert:
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Abbildung 3.13: Symbolische Modellgenerierung fiir AADL-Basismodule

von BDD-Variablen allokiert

Alle (endlichen) AADL-Datentypen werden in eine bindre Darstellung kodiert
Fiir alle AADL-Variablen wird anhand der Datentyp-Kodierung eine Menge

Es wird eine initiale Variablenordnung generiert
Alle referenzierten AADL-Actions und -Conditions der AADL-Basisarchitek-

tur werden in dquivalente ROBDD-Transformationen kodiert

Fiir die Erzeugung des symbolischen Mod

ells kann nun hieran anschlieflend eine

Kodierung der Petri-Netzdarstellung angestofSen werden. Fir diese Aufgabe steht

der symbolische Kripkestrukturgenerator zur Verfigung (siehe Abbildung 3.13 links

unten). Um eine effektive Generierung der Zielstruktur zu gewdhrleisten, steht ei-

ne Benutzungsoberfliche des Tools zur Verfigung, die dem Designer eine Modifi-

kation einer Vielzahl von Produktionsparametern, wie z.B. die Einfluffnahme auf
die Bindrkodierung des AADL-Datenraums, erlaubt. Der Ablauf der Modellgenerie-

rung st in zwei Phasen unterteilt: Zu Beginn der Transformation wird die Kon-
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trollstruktur des von der AADL-Spezifikation abgeleiteten Petri-Netzes in eine ex-
plizite Kripke-Struktur, de s.g. Kontrollautomaten transfomiert (siehe Kapitel 6.2.2
fiir eine detaillierte Beschreibung). In einer zweiten Phase wird diese Struktur in
ROBDDs kodiert. Der Designer kann sich nun die entstandenen ROBDDs graphisch
anzeigen lassen und gqf. die Kodierungsparameter variieren, bis ein hinreichend gu-

tes Ergebnis erzielt wurde und abgespeichert werden soll.

Zur Verifikation eines AADL-Moduls wird die Implementierung des Systems gegen
ihre temporallogische Spezifikation validiert. Die hierzu benétigten temporalen For-

meln kénnen im COMDES-System auf zwei Arten erzeugt werden:

1. Mittels einer Zeitdiagrammspezifikation, welche durch spezielle Compiler
in temporale Logik kodiert und in der COMDES-Datenbasis der AADL-
Implementierung zugeordnet abgespeichert wird, oder

2. durch direkte textuelle Eingabe des Designers zu Beginn des Model Checkings.

User-Interface 3.6 COMDES-Model-Checker.

Abbildung 3.14 zeigt die Benutzungsoberfliche des symbolischen COMDES Model
Checkers, die auch gleichzeitig als Editor fir die zu verifizierenden temporallogi-
schen Spezifikationen dient. Ist eine Spezifikation bzw. ein Service selektiert worden,
so werden die Propositionen in ROBDDs transformiert und dem Model Checker
tibergeben, welcher dann die Formel verifiziert oder widerlegt. Der Designer kann
die Berechnungsschritte iberwachen und ggf. bei maximaler (virtueller) Speicher-
auslastung den Model Check Prozef$ ggf. von Hand terminieren.

3.7 Abgrenzung zu existierenden Toolsets

Um eine Einordnung zu aktuell existierenden CAD-Systemen fiir den Hardwarede-
sign durchzufiihren, mufl eine Klassifikation der Bewertungskriterien vorgenommen
werden, anhand derer die Besonderheiten des COMDES-Systems herausgearbeitet
werden kann. Bei der Diskussion der ReferenzCAD-Systeme soll in erster Linie auf
deren Vielseitigkeit und Leistungsfihigkeit eingegangen werden. Eine Betrachtung
der Realisierung der Simulations- und Verifikationskomponenten wird in den Kapi-
tel 5 und 6 vorgenommen, da sie stark von den semantischen Modellen, z.B. der

Zwischenreprisentation als Petri-Netz, abhéngig sind.
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Abbildung 3.14: Symbolischer Model Checker fiir AADL-Basismodule

Bei der computerunterstiitzten Entwicklung von Hardwarekomponenten spielt die
dem jeweiligenden Toolset zugrundeliegende Hardwarebeschreibungssprache eine
zentrale Rolle fiir die Entwurfsmethodik. Als Vergleichssysteme sollen drei Tool-
sets herangezogen werden, die auf der standardisierten Hardwarebeschreibungsspra-
che VHDL [IEE87]” basieren: CADENCE und FORMAT, sowie einem auf SDL als
ADL basierendem System.

3.7.1 CADENCE und Synopsys

Diese Systeme konnen durch ihre weltweite Verbreitung als Vertreter fiir kommer-
ziellen CAD-Toolsets angesehen werden, welche sowohl Spezifikations- als auch Si-
mulationsumgebungen fiir den Hardware-Designer zur Verfiigung stellen, die eine
industrielle Akzeptanz erfahren haben. Im folgenden sollen vier Vergleichskriteri-
en kurz herangezogen werden um eine Differenzierung der Ansitze, basierend auf
AADL bzw. VHDL als ADL, zu erméglichen:

"VHDL und AADL wurden etwa zeitgleich Mitte der 80er Jahre entwickelt
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Entwurfsebene: COMDES unterstiitzt durch AADL mit seinen an OCCAM und
CSP angelehnten Spezifikationskonzepten hohere Entwurfseben, wie z.B. der
Spezifikation abstrakter Mikroprogramme oder komplexe Verhaltensbeschrei-
bungen, wie sie typisch auf der System-Ebene sind. VHDL unterstiitzt dagegen
durch seine Entstehungsgeschichte in sehr hardwarenahen Kontexten optimal
die Gatter- und RT-Abstraktionsebenen, wobei sich diese Konzepte nur unzu-

reichend zur Modellierung hohere Entwurfsebenen heranziehen lassen.

Diese Eigenschaften lassen sich explizit an folgenden Punkten belegen:

Datentypen: Die Datentypwelt von AADL ist eng an der Programmiersprache
ML[PAU91] orientiert, welche zahlreiche Konzepte und Konstruktoren zur
Definition von einfachen, statischen bishin zu komplexen, dynamischer Da-
tenstrukturen anbietet. VHDL bietet dahingegen eine kleinere, an Hardware-

strukturen orientierte Datentypwelt zum Entwurf an.

Kommunikationskonzepte: Fiir den Entwurf von verteilten und parallel agieren-
den Komponenten ist die gute Modellierung des Kommunikations- bzw. des
Synchronisationsverhaltens des globalen Systems wiinschenswert. AADL un-
terstiitzt durch seine Ndhe zu OCCAM und CSP sowohl synchrone als auch
asynchrone Kommunikation wie auch den Informationsaustausch durch sha-
red memory. VHDL unterstiitzt die Modellierung des Interaktionsverhaltens
jedoch nur mit dem Konzept des wait-Statements, bei dem alle Prozesse zur
gleichen Zeit einen Informationsaustausch durchfiihren. Aber gerade fiir hohere
Abstraktionsebenen, in dem Komponenten nur sehr lose, z.B. iiber Protokolle,

gekoppelt sind, ist dieser Ansatz als zu regide anzusehen.

Simulation: Durch den langjidhrigen kommerziellen Einsatz von CADENCE
und Synopsys ist ihre Simulationskomponente aus Sicht der Benutzungs-
oberfliche sehr ausgereift und unterstiitzt alle vom Designer gewiinschten
Debugging-Optionen auf VHDL-Source-Level. COMDES kann diesen Stan-
dard durch seine im universitiren Kontext entwickelte Software aus Griinden
der ,Man-Power® nicht gerecht werden. Trotzdem werden von COMDES al-
le zur vollstédndigen Entwicklung von AADL-Implementierungen notwendigen
Debugging-Optionen vom System her unterstiitzt, sodaf} keine qualitativen Un-

terschiede auszumachen sind (siehe Kapitel 3.5).

Formale Verifikation: Wie schon in der Einleitung motiviert wurde, benotigt die

formale Verifikation von Hardwareentwiirfen eine semantische Fundierung der
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jeweiligen HDL. Fiir VHDL existierte lange Zeit nur eine informelle Beschrei-
bung der Simulationssemantik [IEE87]®, so dafi das CADENCE- als auch das
Synopsis-System mit umfangreichen Testumgebungen, jedoch nicht mit einer

formalen Verifikationskomponente ausgestattet ist.

Sowohl das Sprachdesign als auch die formale Semantik von AADL wurde
unter der Primisse entwickelt, direkt fiir die formale Verifikation von AADL-
Modulen zugéinglich zu sein, was sich u.a. in der axiomatischen Spezifikations-
weise der Actions einer Verhaltensbeschreibung ausdriickt. Somit haben die
verifizierten Entwiirfe des COMDES-Systems einen weitaus hoheren qualita-
tiven Standard als die mit mit CADENCE oder Synopsys erstellten Designs,

welche nur mittels umfangreicher Simulationen validiert werden konnen.

Systemarchitektur: Eine Realisierung der beiden kommerziellen Systeme als
Client/Server-Architektur ist auf Grund seiner frithen Entstehungsgeschich-
te nicht gegeben. Die Integration verschiedenster Teilapplikationen ist mittels
einer gemeinsamen Benutzungsoberfliche realisiert, wobei die einzelnen Appli-
kationen ihren Informationsaustausch iiber File-Schnittstellen realisieren. Da
COMDES sowohl File- als auch Netzwerk-Schnittstellen bereitstellt, ist eine

tiefere Integration von Teilapplikationen in das Gesamtsystem moglich.

3.7.2 FORMAT

Das ESPRIT Projekt FORMAT? hatte sich u.a. zur Aufgabe gestellt, Methoden der
formalen Verifikation fiir VHDL industriell zugénglich zu machen. Hierbei flossen
die mit dem COMDES-System gemachten Erfahrungen und dessen Ergebnisse bei
der Verifikation von AADL-Verhaltensbeschreibungen direkt mit ein und erfuhren

somit ihre industrielle Umsetzung.

Die Systemarchitektur ist groftenteils an COMDES angelehnt, d.h. der Datenfluf3
der Spezifikations- und VHDL-Komponentenverifikations-Tools, die Designdatenba-
sis und die Verwaltung abgeleiteter Designobjekte wurde analog dem COMDES-
System realisiert. Durch die zu gewéhrleistende Kompatibilitit zu existierenden
VHDL-Design- und Simulations-Tools wurde die Systemarchitektur jedoch nicht als

Client /Server-Architektur realisiert. Dies begriindete sich aus der Situation heraus,

8Erste Versuche einer formalen Semantikgebung wurde Anfang der 90er Jahre durch z.B. [vT90]
und dem ESPRIT Projekt 6128 (FORMAT) vorgenommen.
9ESPRIT Projekt 6128 (1992-1995)
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daf sich die formale Verifikation von VHDL-Designs problemlos in industrielle De-

signumgebungen und Designprozesse integrieren sollte.

Zentrale Erweiterungen im Vergleich zum COMDES-System sind die Integration ei-
nes interaktiven Theorembeweisers sowohl zur Verifikation von Systemeigenschaften
zusammengesetzter Module und die Verwaltung eines Verifikationsstatusses eines
komplexen Designs. Er wird vom Proof Manager verwaltet und gibt dem Designer
u.a. noch Aufschluf} iiber noch offene Beweisverpflichtungen zur vollstdndigen Veri-

fikation seines Entwurfs.

3.7.3 PEP

Das PEP!Y Projekt [Gra95] stellt ein partial oder Verifikationssystem [Bes96] dar. Es
besteht aus einer auf Petri-Netzen basierenden Programmier- und Verifikationsum-
gebung. Als Eingabe akzeptiert das System eine in der parallelen Programmierspra-
che B(PN)? ' geschriebenen Implementierung und eine temporallogischen Formel,
welche Aussagen iiber Variablen des B(PN)?-Programms als auch iiber das Errei-

chen von Kontrollpunkten innerhalb des Programms erlaubt.

Ein Vergleich des PEP- mit dem COMDES-System soll hier kurz anhand ihrer Verifi-
kationskomponente vorgenommen werden. Als Unterschiede lassen sich z.B. folgende

Punkte erkennen:

e Die Spezifikation von temprallogischen Eigenschaften kann im COMDES-System
durch den Einsatz von symbolischen Zeitdiagrammen kompakt und intuitiv vom
Designer vorgenommen werden. Durch den Einsatz von CTL[EC81, Jos93] als wei-
tere Spezifikationssprache ist der Sprachumfang méchtiger als die im PEP-System
integrierte temporale Logik zur Beschreibung von Halbordnungseigenschaften. So
lassen sich u.a. keine eventuality properties als Regeln der branching-time Logik
von PEP darstellen, sondern nur eine abgeschwéchte Regel als possibly beschrei-
ben.

e Die Ubersetzung der Eingabesprachen (AADL bzw. B(PN)?) in Petri-Netze un-
terscheidet sich auch in der Kodierung des Datenraums. Bei der Kodierung von
AADL in AADL Petri-Netze werden nur die Kontrollanteile in Netzstrukturen ab-
gebildet. Der Datenraum findet aufler in den Triggerstellen keine Reprisentation

im Netz. Hierdurch kommt es zu einer sehr kompakten Darstellung, die bei der

10 programming Environment based on Petri Nets
1 Basic Petri Net Programming Notation
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Netzkodierung im PEP-System nicht vorgenommen wird. Bei dem hier verfolgten
Ansatz wird der gesamte Datenraum eines B(PN)?-Programms im Netz sichtbar

gemacht.

3.7.4 SDL

Als weitere Sprache zur Spezifikation bzw. Implementierung von Hardwarekompo-
nenten, gerade in den Bereichen der Telekommunikation und Signalsteuerung, hat
sich SDL [BHS91] weit verbreitet. Im Laufe der langen Entwicklungsgeschichte von
SDL wurden — vornehmlich von Anwendern — eine ganze Reihe von entwurfsun-
terstiitzenden Werkzeugen entwickelt. Kern solcher Werkzeuge ist in der Regel ein
graphikorientierter Editor fiir SDL-Diagramme. Um diesen gruppieren sich Module
zur statischen Uberpriifung von SDL-Entwiirfen, zur Simulation (hier wurde speziell
die Technik der sogenannten Message Sequence Charts zur graphischen Darstellung
von Simulationen entwickelt), zur Code-Erzeugung (etwa von C-Code) und evtl.

auch zur Analyse spezieller Eigenschaften.

Am weitesten entwickelt und auch am meisten verbreitet ist das System SDT der
Telelogic AB [AB97]. Fiir Analysezwecke greift es auf das von Holzmann (vgl.
[AHP96]) entwickelte Werkzeug SPIN zuriick, das — ganz oder teilweise — den Zu-
standsgraphen eines SDL-Diagramms erzeugt, der dann mit Hilfe einer Reihe von
Graphalgorithmen weiter untersucht werden kann. Andere Systeme wie etwa SITE
[FDT95] berechnen zu einem SDL-Diagramm ein unterliegendes Petri-Netz und ver-
wenden dann ein Analysewerkzeug fiir Petri-Netze, um bestimmte Eigenschaften wie
Lebendigkeit oder Deadlockfreiheit (die dann aber auf der Ebene des unterliegenden

Netzes definiert sind) nachzuweisen.

Weitere kommerzielle Tools werden von den Firmen Telelogic und Verilog angeboten.
Das Produkt ObjectGEODE von Verilog bietet Funktionalititen zur Spezifikation
und statischen Semantikanalyse. Eine Validierung erstellter SDL-Designs kann aber
nur mittels Simulation vom ihm abgeleiteten C++ Code durchgefiihrt werden. Somit

ist fiir diesen Bereich noch keine umfassende Verifikationsumgebung existent.

Eine formale Semantikgebung und eine darauf aufbauende Verifikation von SDL-
Designs wird von der Firma SIEMENS (mit dem SVE-System), die jedoch wie-
derum keine (guten) integrierten Simulationsumgebungen bereitstellt. Hierdurch ist
eine Motivation bzw. Animation fiir den Designer von aufgedeckten Fehlern in der

SDL-Verhaltensbeschreibung nur schwer nachzuvollziehen. Auch fehlt eine transpa-
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rente Verwaltung der von den SDL-Implementierungen abgeleiteten Objekten zur

Zwischenreprisentation.
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Kapitel 4

Notationen und mathematische

Grundlagen

4.1 Relationen und Funktionen

Eine bindre Relation R zwischen zwei Mengen X und Y ist eine Teilmenge des
Kartesischen Produktes X x Y, d.h. RC X x Y.

Wenn X =Y ist, dann wird R als Relation auf X bezeichnet. Folgende Eigenschaften

von Relationen werden unterschieden:

Re flexivitat gdw.
Irreflexivitit  gdw.

Symmetrie gdw.

Antisymmetrie gdw.

Transitivitat gdw.

(z,xz) € R fur alle x € X,

(x,x) € R fur alle v € X,

fur alle zg,x1 € X gilt :

wenn (xg, 1) € R dann ist auch (xq1,x) € R,
fur alle zg,x1 € X gilt :

wenn (z9, 1) € R und auch (z1,19) € R,
dann ist xo = x1,

fur alle xg, x1, 29 € Xqult :

wann immer (zg, 1) € R und (r1,22) € R,

dann ist auch (xy,x2) € R.

Der transitive, reflexive Abschlufl R* einer Relation R auf der Menge X ist die

kleinste transitive und reflexive Relation auf X, die R als Teilmenge enthélt.

Die relationale Komposition Ryo R; der Relationen Ry und R; auf der Menge X ist

95
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gegeben durch:
Ry o Ry = {(z9,x2) | es gibt x1 € X mit (xg, 1) € Ry und (1, 5) € Ry}.

Die n-fache relationale Komposition R"der Relation R auf der Menge X ist induktiv
wie folgt definiert:

R = {(xo,20) | o € X},

R — RPoR.
Fiir bindre Relationen bietet sich eine infix-Notation als Schreibvereinfachung an. An
Stelle von (9, 1) € R kann auch zoRx; geschrieben werden. Jede bindre Relation
R = X x Y hat eine inverse Relation R~! C Y x X gegeben als:

z R txy wenn xy R z1.

Seien X und Y als zwei Mengen gegeben. Eine Funktion oder Abbildung von X
nach Y ist eine bindre Relation f zwischen X und Y mit folgender Eigenschaft:
Fiir jedes Element x € X gibt es genau ein Element y € YV mit zfy (f(z) =y
in préfix-Notation). Um die Abbildung f von X nach Y anzugeben, wird folgende
Notation verwandt:

f: X—=Y

Die Menge X wird Definitionsbereich und die Menge Y wird Wertebereich von
f genannt. Genau wie bei Relationen sind fiir Funktionen Eigenschaften speziell
charakterisierbar. Eine Funktion f : X — YV ist:

injektiv  gdw. f(xo) # f(x1) fir alle zg,z1 € X mit xy # x4,
surjektiv gdw. fiir alle y € Y ein x € X ewxistiert mit f(z) =y,
bijectiv gdw. f ist injektiv und surjektiv,

Fiir Funktionen deren Definitionsbereich ein Kartesisches Produkt ist, z.B. f : X X

... X X, =Y, wird bei prifix-Notation ein Klammerpaar nicht angegeben, d.h.

fz1,...,x,) = v.
Hierbei wird y als Wert der Funktion f fiir die Werte 1, ..., x, betrachtet.

Fiir Funktionen, in denen Definitionsbereich und Wertebereich iiberein stimmen

(f : X = X), kann ein Wert x € X als Fixpunkt angesehen werden, wenn
flz) ==

gilt.
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4.2 Boolesche Algebra

In diesem Kapitel soll eine kurze Einfiithrung in die Basistheorie der Booleschen Alge-
bra gegeben werden, welche fiir die Theorie der BDD-basierten Codierung endlicher

Systeme notwendig ist.

Definition 4.1 Boolesche Algebra.

FEine Boolesche Algebra ist ein finf-Tupel
(B7 +7 *7 07 1)7

in dem B eine endliche Menge (Trager) darstellt, + und = bindre Operatoren auf B,
0 und 1 Elemente aus B sind, so daf$ Va,b,c € B die folgenden Bedingungen erfillt

sind:

1. Kommutativgesetz: a +b=b+a; axb=bxa

2. Distributivgesetz: a + (bxc¢) = (a+b) * (a+¢), ax (b+¢) = (a*b) + (a*c)

3. Identitit: a +0=a;ax1=a

4. Komplement:Ya € B:3da:a+a=1;axa=0 o

Das System ({false,true}, +,x*, false,true) mit den Operatoren + und * als logi-
sches oder und logisches und stellt bekannter Weise eine boolesche Algebra dar. Im
Verlauf dieser Arbeit wird immer davon ausgegangen, dal B = {false,true} ist.

Eine n-stellige logische Funktion ist dann eine Abbildung

f:B"— B.

Sei F,,(B) die Menge der n-stelligen logischen Funktionen auf B. Dann ist das System
(Fu(B), +,%,0,1)

auch eine boolesche Algebra, in der + und * die Addition und Multiplikation boo-

lescher Funktionen darstellen. 0 und 1 stellen dabei die 0- und 1-Funktionen dar
(folx1,...,z,) =0und fi(xy,...,2,) =1).

Die Algebra von Klassen einer Menge S besteht aus der Menge 2° und zwei Operatio-
nen auf 2°: U (Vereinigung) und N (Durchschnitt). Diese Algebra erfiillt die Bedin-
gungen der Booleschen Algebra und es ergibt sich, dafi das System (2°,U,N, 0, 5)
eine Boolesche Algebra darstellt. Das Darstellungstheorem (Stone, 1936) gibt den

Ansatz zur Kodierung von Mengen dieser Arbeit wieder:
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Satz 4.1 Darstellungstheorem.

Jede endliche Boolesche Algebra ist isomorph zu der Booleschen Algebra auf Teil-

mengen einer endlichen Menge S.

Hieraus folgt, dafl das Argumentieren iiber Teilmengen, Durchschnitt und Vereini-
gung beziiglich einer endlichen Menge S isomorph zur Ausfiithrung von logischer
Operationen (+,*) auf logischen Funktionen ist. Desweiteren folgt aus dem Theo-
rem, daf} die Kardinalitit des Trigers jeder Booleschen Algebra eine Potenz von 2
ist. Im Besonderen ist die Algebra von Klassen einer Menge S (|S| = 2") isomorph

zur Booleschen Algebra der n-stelligen logischen Funktionen.

Die Funktionen

fo, = f@1, o @i, L, @i, ooy @) und fz, = f(21, ..., 21,0, 200, ..., Ty)

werden als Kofaktor von f beziiglich x; und Z; bezeichnet. Mit Hilfe dieser Schreib-

weise 148t sich folgender Satz ableiten:

Satz 4.2 Boolesche Expansion.

Sei f: B" — B eine Boolesche Funktion. Fir alle (xy,...,x,) € B" gilt:

fzy, . xn) =@ % fo, + T % [z,

Durch die Darstellung von f mittels Kofaktorisierung 148t sich das Konzept der
Abstraktion in das System logischer Funktionen integrieren; so sind z.B. f,, und
[z unabhéngig von x;. Abstraktionen haben eine direkte Korrespondenz zur All-
und Existenzquantifizierung boolescher Pridikate. Die existentielle und universelle

Abstraktion von f in Bezug zu z; wird definiert als:

Elmif:fmi+fii; vxzf:fmz*fi‘z

Als Beispiel sei die Funktion f = abé + ac + bc betrachtet. Die Kofaktorzerlegung
beziiglich a und @ ergibt f, = bc 4+ b und fz = ¢ + be. Die Abstraktionen beziiglich
a Jof = fo+ fa=bc+cund Yof = f, x fa = be. 3, ist die Funktion, welche fiir
Werte von b und c zu true evaluiert, fiir die es einen Wert von a gibt, fiir die f zu
true evaluiert. V, f ist die Funktion, die zu true fiir b = 1 und ¢ = 1 evaluiert, so

dafl f fiir jeden Wert von a zu true evaluiert.
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4.3 Binidre Entscheidungsgraphen

Eine optimale Darstellung von booleschen Termen im Kontext der technischen In-
formatik ist eine notwendige Voraussetzung zur Handhabung industrieller Problem-
stellungen, wie. z.B. die Schaltkreissynthese und die Verifikation digitaler Systeme.
Die bekanntesten Darstellungsformen boolescher Terme sind sicherlich die Veitch-
oder Karnaugh-Diagramme [McC86, Pil88].

a

LRk O O
SRR
O | |O |O

0

Cc

Abbildung 4.1: Karnaugh-Diagramm der Funktion abV db V ac

Sie haben jedoch den Nachteil, dafl jede boolesche Funktion in n Variablen ein
Diagramm mit 2" Feldern benétigt, sieche Abbildung 4.1. Sie stellen somit ein gutes
visuelles Hilfsmittel dar, sind aber ungeeignet fiir die Darstellung von Funktionen

in vielen Variablen.

Auf der Basis von Mintermen (Mazterme) kénnen kanonische DNF (kanonische
KNF) einer Funktion in n Variablen angegeben werden. Da die Anzahl der Minterme
bzw. Maxterme bereits bei sehr einfachen Funktionen exponentiell anwachsen kann
sind sie keine optimale Darstellungsform. Auch die Anwendung der Reed-Muller-
Form [McC86] auf boolesche Terme fiihrt zu &hnlichen Ergebnissen und scheidet
aus. Die Darstellung von booleschen Termen in Form von Termbdumen stellt eine
sehr kompakte Darstellung dar. Jedoch sind sie nur begrenzt einsetzbar, da die
Uberpriifung der Gleichheit zweier boolescher Terme nicht ohne weiteres wegen der

fehlenden kanonischen Darstellung moglich ist.

Wiéhrend Termbdume zu Darstellungen fiihren, bei denen eine Variable iiber viele
Stellen des Baumes wverteilt vorkommen kann, ist die Shannonsche Normal Form
faktorisiert. Nach dem Shannonschen Entwicklungssatz kann jeder boolescher Term
nach jeder Variablen orthogonal zerlegt wereden. Die Entwicklung eines Terms nach
allen in ihm vorkommenden Variablen fiihrt zur Shannonschen Normalform, die

durch einen Entscheidungsbaum reprisentiert werden kann, siehe Abbildung 4.2.

Das Beispiel verdeutlicht, dal die Blédtter des Entscheidungsbaumes nur die boole-
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a

o 2 o1
o "x oty o

11 1

Abbildung 4.2: Entscheidungsgraph und -baum der Funktion (-a A b) V a

schen Konstanten enthalten. Da die Anzahl der Blatter mit der Anzahl der Variablen
exponentiell steigt, ist eine kompaktere Darstellung durch Mehrfachnutzung von
Teilgraphen notwendig und fiihrt zu einem bindrem Entscheidungsgraphen (Binary
Decision Diagram, BDD). Ein Entscheidungsgraph ist ein gerichteter, zyklenfreier
und zusammenhéingender Graph mit einem Wurzelknoten, wobei die Blatter die
booleschen Terme true und false bzw. 1 und 0 tragen. Mit den restlichen, inneren
Knoten £ wird

e cine Variable v(k),
e zwei Nachfolgerknoten true(k) und false(k) und

e cin boolescher Term by assoziiert. Er wird wie folgt bestimmt:

by = (U(k) A btrue(k)) \ (_'U(k) A bfalse(k))'

birue(k)y U Dgaise(ry sind die mit den Nachfolgerknoten true(k) und false(k)

assoziierten booleschen Terme.
Formal 148t sich ein BDD wie folgt charakterisieren:

Definition 4.2 Binary Decision Diagram (BDD).

Sei X eine Menge von Booleschen Variablen. Ein gerichteter, azyklischer Graph
(V,E,l,r) heifst BDD, gdw.

e V =TUN ist eine endliche Menge von Knoten, disjunkt zerlegbar in eine Menge
von Terminalknoten (T) und Nichtterminalknoten (N).

e EC NX((NUT)x (NUT)) ist eine Menge von Kanten, die jeden Nichtter-
minalknoten mit zwei Nachfolgern aus V verbinden, einem sogenannten 1- bzw.
0-Nachfolger. Im folgenden soll gelten, dajf$ der erste Nachfolger der 1-Nachfolger
ist, wahrend der zweite der 0-Nachfolger ist.

e [ :V — XUB ist eine Beschriftungsfunktion, fir die gilt: |(T) C B und [(N) C X,
d.h. Terminalknoten sind mit Booleschen Werten beschriftet, Nichtterminalknoten

mat Variablen.
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o r €V ist die Wurzel des Graphen. Es muf gelten, daff r nicht Nachfolger eines

anderen Knoten ist. o

Diese Darstellungsform von BDDs wurde erstmals von Lee und Akers [Ake78] ein-
gefiihrt. Um jedoch effizient Berechnungen auf BDDs ausfiihren zu kénnen, muf eine
kanonische Darstellung erfolgen. Hierzu wird eine globale, totale Ordnung ,,<” auf

den Variablen definiert. Fiir jeden Knoten £ und Sohnknoten [ von £ gilt:
v(k) < wv(l)

Desweiteren werden drei Transformationsregeln angegeben, deren Anwendung auf

einen BDD seine Darstellung reduziert, jedoch seine berechnende Funktion erhélt:

1. Loschen doppelter Terminalknoten
Eliminiere alle Knoten aufler einem Terminalknoten mit einem speziellem Label
und setze alle alten Kanten auf dieses Blatt um.

2. Loschen doppelter Knoten
Fiir zwei nichtterminale Knoten k£ und [ mit v(k) = v(l), true(k) = true(l)
und false(k) = false(l) kann ein Knoten geloscht werden und seine ein- und
ausgehenden Kanten auf den verbleibenden Knoten umgesetzt werden.

3. Loschen redundanter Tests
Nichtterminale Knoten k mit true(k) = false(k) werden geloscht und alle einge-

henden Kanten werden auf true(k) gesetzt.

Ist ein BDD mit Hilfe der o.g. Regeln reduziert worden, so befindet er sich in einer
kanonischen Form beziiglich der globalen Ordnung und wird als ROBDD bezeichnet.
Ein ROBDD kann dann durch folgende Definition charakterisiert werden:

Definition 4.3 Reduced Ordered BDD (ROBDD).
Sei (X, <) eine total geordnete Menge von Booleschen Variablen. Ein gerichteter,
azyklischer Graph (V, E,l,r) heifft ROBDD, gdw.

(V,E,l,r) ist ein BDD

Yo € Nyv,v9 € V i Y(v,(v1,12)) € E: (v € N = l(v) <l(v))) A (v € N =
l(v) < l(vq))

Vo, o' € N :v # v = (V,E,l,v) ist nicht isomorph zu (V,E,l,v’)

Vo € N :Y(v, (vg,v1)) € E : vy # vy o
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ROBDDs haben u.a. zwei positive Eigenschaften: Einerseits sind sie kanonisch in
ihrer Darstellung und anderseits konnen boolesche Standardoperationen effizient
mit ihnen ausgefiihrt werden konnen. Eine erste effiziente Implementierung eines
(RO)BDD-Paketes zur Manipulation und Berechnung von ROBDDs wurde von
Bryant vorgestellt [BRB90, Bry86].

Eine Kodierung hoherer Datentypen, wie sie bei der Spezifikation von AADL-
Systementwiirfen zum Einsatz kommen, kann durch ihre Transformation in eine
adidquate Bindrkodierung erfolgen. Eine detailierte Beschreibung der hierfiir not-
wendigen Verfahren wird in [Her92, HP94] beschrieben. In diesen Quellen wird die
Kodierung hoherer Datentypen und getypter Variablen eingefiihrt. Desweiteren wird
eine Motivation fiir eine Heuristik der zur Kodierung notwendigen binédren ROBDD-

Variablenordnung eingefiihrt.

4.4 AADL Petri-Netze

Petri-Netze stellen ein Modell zur Beschreibung und Analyse von Abldufen mit
nebenldufigen und nichtdeterministischen Vorgingen dar und wurde erstmals von
C.A. Petri 1962 vorgeschlagen. Fiir eine detaillierte Einfiihrung in die Petri-Netz-
Thematik wird auf [Rei85, BF88] verwiesen.
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Abbildung 4.3: Petri-Netz

Als Motivation soll im folgenden kurz auf das Beispielnetz aus Abbildung 4.3 einge-
gangen werden. Der Graph beschreibt die Ablaufstruktur. Um dynamische Vorgéinge
aufzuzeigen, werden die Stellen mit Objekten (Token) belegt, die durch die Transi-
tionen weitergereicht werden. Sie werden als Punkte in den Stellen dargestellt. Eine
Belegung der Stellen mit Token wird als Markierung des Netzes bezeichnet und als

Tupel geschrieben. Die Kodierung ergibt sich wie folgt: Ist eine Stelle (un-)markiert,
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so ist die entsprechende Komponente des Tupels mit einer 1 (bzw. 0) belegt. Fiir

das Beispielnetz aus Abbildung 4.3 ergibt sich als aktuelle Markierung
(1,0,0,0,0,0).

Der Bewegungsablauf der Marken wird durch die Schaltregel der Transitionen fest-
gelegt: Eine Transition kann schalten und erzeugt somit eine Folgemarkierung, wenn
alle Stellen ihres Vorbereichs mit mindestens einem Token belegt sind. Schaltet die
Transition, dann wird von den Stellen im Vorbereich jeweils ein Token abgezogen
und auf jede Stelle im Nachbereich ein Token gelegt. Ein B/E-System kann formal

wie folgt angegeben werden:

Definition 4.4 B/E-System. Fine Struktur N = (S, T, F, mq) heifit B/E-System,
falls

S endliche Menge von Stellen,

T endliche Menge von Transitionen,
FC(SxT)U(T x S) eine zweistelle FluBirelation von N und
mg : S — {true, false} die Startmarkierung des Netzes ist. o

Um die Beschreibung komplexer Systeme, wie sie z.B. im systemnahen Hardware-
Entwurf {iblich und notwendig sind, noch kompakt reprisentieren zu konnen, reichen
BE-Systeme als Strukturen nicht mehr aus. Die Transformation von komplexen Da-
tenstrukturen und die Handhabung von Kontrollstrukturen verlangen eine Erweite-

rung der Netzstruktur, um eine kompakte Darstellung des Petri-Netzes zu erhalten.

Eine effiziente Realisierung stellen fiir diese Problematik AADL Petri-Netze dar,
welche im Kontext der Formalisierung der Semantik von AADL [DD88, D597] ent-
wickelt wurden. Eine detaillierte Einfiihrung in die diese Netzklasse stellt [DJS93a]
dar. Die Netzklasse ist eine Erweiterung der B/E-Systeme. Transitionen sind mit
Zustandstransformationen auf einem getypten Datenraum annotiert. Stellen konnen
mit booleschen Ausdriicken iiber diesen Datenraum annotiert sein und werden dann
als Trigger Stellen bezeichnet. Sind sie mit einem Token belegt, so symbolisiert sies,
daf} die zugehorige Bedingung iiber den Datenraum giiltig ist. Das Schalten einer
Transition fiihrt neben dem Tokenspiel auch eine Transformation auf dem Daten-
raum aus. Abbildung 4.4 zeigt als Veranschaulichung ein AADL Petri-Netz, welches

zyklisch eine boolesche Variable b negiert.
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b =true b = false
T o () S A =T
b .= false b :=true

Abbildung 4.4: AADL Petri-Netz eines Negators

Die Kantenrelation der AADL Petri-Netze unterscheidet vier Arten von Kanten:
Enabling, Consuming, Delivering und Conditional Kanten. Die beiden ersten Kan-
tenarten fiihren von Stellen zu Transitionen. Eine Enabling Kante charakterisiert
nur die Testeigenschaft, ob die Stelle im Vorbereich der Transition belegt ist, da-
mit die Transition schalten kann. Beim Schalten der Transition wird jedoch kein
Token abgezogen. Consuming Kanten dagegen ziehen beim Schalten der Transition
ein ggf. vorhandenes Token aus dem Vorbereich ab, d.h. Stellen im Vorbereich der
Transition, die nicht mit einem Token markiert sind und nur iiber eine Consuming
Kante mit der Transition verbunden sind, hindern die Transition nicht am Schalten.
Delivering Kanten fiihren von Transitionen zu Kontrollflufl oder Semaphor Stellen
und belegen nach dem Schalten der Transition die Stellen im Nachbereich mit einem
Token. Conditional Kanten fiihren nur zu Trigger Stellen. Sie legen in Abhéngigkeit
der aktuellen Giiltigkeit der Bedingung der Triggerstelle iiber den Datenraum ein
Token auf sie. Abbildung 4.5 zeigt die graphische Reprisentation der verschiedenen
AADL Petri-Netzobjekte.

Bevor eine formale Definition der AADL Petri-Netze erfolgen kann, soll noch kurz
auf die Notation der Zustandstransformation des Datenraumes eingegangen wer-
den. Die Konstruktion eines AADL Petri-Netzes ist im Rahmen dieser Arbeit im-
mer an eine AADL Architektur gebunden, von der der Datenraum, bestehend aus
Typen und getypten Variablen, abgeleitet wird. Der Zustand eines Netzes wird ne-
ben der Markierung der Stellen des Netzes durch die Werte der Inports I, Out-
ports O und lokalen Variablen V' charakterisiert. Die Menge der Input-(Output-
und lokalen Variablen-)Werte ist durch die Funktion inputs(I) = I — types
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Stellen: Transitionen: Kanten:
Control Normal Enabling Conditional
Trigger Tau Consuming Delivering
T O 0
Semaphor Normal (Enabling & Consuming)

Abbildung 4.5: AADL Petri-Netzobjekte

(outputs(O) = O — typeo, states(V) =V — typey) bestimmt. Die Menge der Zu-
standstransformationen oder continuation Cont(I,V,O) ist durch Cont(I,V,0) =
inputs(I) x states(V) — states(V') x outputs(O) gegeben. Tau-Transitionen sind

mit der Identitat als Datentransformation annotiert.

Eine formale Definition von AADL Petri-Netzen kann nun wie folgt angegeben wer-

den:

Definition 4.5 AADL Petri-Netz (Basisnetz).
Fin AADL Petri-Netz ist eine Struktur N = (ed,V,inity, S, T, F,T', 7, My), mit

e ed = (1,0,init);
o U bezeichnet eine endliche Menge von internen, getypten (Speicher-)Variablen,
welche disjunkt von I U O ist;
o inity : V. — Typey beschreibt die Initialisierung der lokalen Variablen;
o S = endliche Menge der Stellen. Sie zerfallt disjunkt in folgende Teilmengen:
Ssemaphor - Menge der Semaphorstellen,
Scontror - Menge der Kontrollfluf$stellen,
Strigger - Menge der Triggerstellen.
Sie zerfallt disjunkt in die Teilmengen:

STrigger,s ong - 0hne Bedingung iber dem Datenraum,

STriggerym o Pattern, welches bei der synchronen Kommunikation,
erkannt wird
Striggernomma < Mt Pridikat iber dem Datenraum;

o T = endliche Menge der Transitionen. Sie zerfillt disjunkt in folgende Teilmengen:

Thormar - Menge der Transitionen mit Datentransformation,
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T, . Menge der Transitionen ohne Datentransformation,
Tinput - Menge der Input-Transitionen (synchrone Kommunikation),
Toutpur * Menge der Output-Transitionen (synchrone Kommunikation);
e ' = die Flufsrelation von N, mit disjunkten Teilmengen
Fenabiing € S < T,
Feonsuming €S X T,
Felivering €T % S und
Feonditionat T X Striggers
o [':T\T, — Cont(I,V,0) ordnet den nicht Tau-Transitionen eine Zustandstrans-
formation zu;
o T : Sryigger — Bexpr(1,V) ordnet jeder Triggerstelle eine boolesche Bedingung
Bexpr in Abhdngigkeit von I und V' zu;
o M, C 2% ist die Klasse der initialen Markierungen, wobei jedes My € M, die
Eigenschaft Ssemaphor © My erfiillt. o

Definition 4.6 Vorbereich, Nachbereich.

Fiir alle s € S und t € T gilt:

Enabling Vorbereich bt = {5 (s,t) € Fenapting}
Consuming Vorbereich ™t = {s|(s,t) € Feonsuming}
Delivering Vorbereich dels = {t | (t,5) € Fuetivering }
Conditional Vorbereich “"s = {t|(t,s) € Feonditional }
Enabling Nachberich s = {t](t,8) € Fenabiing}
Consuming Nachberich s = {t|(t,s) € Feonsuming}
Delivering Nachberich — t% = {s|(s,t) € Fuelivering}
Conditional Nachberich t°"? = {s|(s,t) € F.onditional}

Desweiteren werden folgende Notationen eingefiihrt:

e Fiir jede Transition ¢ kann die Menge der durch sie potentiell veriinderten (ge-
lesenen) Variablen festgelegt werden. Diese Information wird durch die Funktion
write : T — (VUO) (read : T — (I UV)) représentiert.

e free(b) beschreibt fiir einen booleschen Ausdruck b die in b vorkommenden Varia-
blen

Definition 4.7 Wohlgeformte AADL Petri-Netze.
Sei N ein AADL Petri-Netz. N wird als wohlgeformt (wf(N)) bezeichnet, gdw.
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o Vi €T,5 € Srrigger : free(cond(s)) Nwrite(t) # 0 = s € ¢4 nyeons ¢
Wenn eine Transformation einer Transition t die Belegung einer Triggerstelle
beeinflufsit, dann existiert eine Consuming-Kante von der Stelle zur Transition
und eine Conditional Kante von ithr zur Triggerstelle.

® Vs € Seontrot ANVt €T 1 (5,1) € Fenabting < (5,1) € Feonsuming
Kontrollfiufistellen sind tmmer iber eine Enabling- und eine Consuming-Kante
mit einer Transition verbunden.

® Vs € Ssemaphor ANVt €T 2 (5,1) € Fronsuming = (5,1) € Fenaviing
Semaphorstellen sind entweder tber eine Enabling- und eine Consuming-Kante

oder nur mit einer Enabling-Kante mit einer Transition verbunden. o

Mit den bisherigen Definitionen sind Syntax und strukturelle Eigenschaften von
AADL Petri-Netzen festgelegt worden. Durch die Definition von Transitionssyste-

men wird den AADL Petri-Netzen eine Interleaving-Semantik zugeordnet:

Definition 4.8 Transitionssystem

Sei Y eine endliche Menge von Zustinden. Fin Transitionssystem © dber X ist ein
Tripel © = (X, —, %), mit

e — C ¥ x X (Transitionsrelation)
o ¥y C X (Menge der initialen Zustinde) o

Die Semantik von AADL Petri-Netzen soll formal iiber eine Transitionsrelation von
sogenannten Netzzustinden definiert werden. Ein Netzzustand kombiniert Kontroll-
informationen und Zustandsinformationen iiber dem zugeordneten Datenraum. Alle
KontrollfluBaspekte werden durch das Tokenspiel modelliert, wobei Zustandsraum-
informationen durch die Werte von Input, Output und lokalen Variablen gegeben
sind. Eine ,,Uberlagerung“ dieser verschieden Informationen wird nur bei der Markie-
rung der Triggerstellen sichtbar. Im folgenden werden nur konsistente Netzzustédnde
betrachtet, welche garantieren, dafl eine Triggerstelle nur genau dann markiert ist,
wenn die assoziierte Bedingung sich zu true bei den aktuellen Werten der Input und

lokalen Variablen evaluieren laf3t.

Definition 4.9 Netzzustand Sei N ein AADL Petri-Netz.

e Die Menge von Netzzustinden von N, X(N), mit typischem Element ns € X(N)
ist ein 4-Tupel

Y(N)={(M,inp,o,0ut) | M CS,
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inp € inputs(I),
o € states(V),
out € outputs(O)}

e Seins = (M,inp,o,0ut) € S(N). ns wird als konsistent bezeichnet, gdw. Vs €
Strigger : [m(8)]inp o' = true gdw. s € M
e Die Menge von initialen Netzzustinden von N, ¥o(N), ist die Menge aller Netz-

zustinde ns = (My, inpg, 09, outy), die folgende Eigenschaften erfillen:

o My e M,

e ns ist konsistent

e Yo € O : outy(0) = init(o)

o Vv eV :oy(v)=inity(v) o

Die Semantik des AADL Petri-Netzes ist durch die Schaltregel des Netzes festgelegt.
Das Schalten einer Transition hdngt von der aktuellen Markierung des Netzes und
dem Zustand des Datenraums ab. Eine Transition ¢ kann ausgefiihrt werden, wenn
alle Stellen im Enabling Vorbereich mit einem Token markiert sind. Der Zustand
des Datenraums wird dann anhand der Transformation der Transition geéndert,
und die neue Markierung des Netzes wird durch das Entfernen aller Token aus dem
Consuming Vorbereich und das Belegen aller Stellen im Nachbereich der Transi-
tion herbeigefiihrt. Hierbei ist zu beriicksichtigen, daf§ Triggerstellen im Nachbereich
nur genau dann markiert werden diirfen, wenn ihre boolesche Bedingung im neuen

Zustand sich zu true evaluieren 1afit.

Definition 4.10 Netzsemantik.

1. Das Schalten einer Transition t ist definiert durch:
(M,inp,o,out) [t> (M' inp,o’,out’) gdw.
° -enbt C M
e (inp,o’,out") = ['(t)(inp, o, out)
o M'= (M —cmst)yutdtu{s et | [r(s)]o’ = true}
2. Ein Lauf eines Netzes ist durch eine unendliche Sequenz wvon Netzzustinden

(M;, inp;, 0;, out;) gegeben, so dafs

'In dieser Definition wird der Ausdruck [b]inp o zur Bezeichnung der Semantik des booleschen
Ausdrucks b unter der Input Belegung inp und Zustand o benutzt.
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o fiir einige t;, (M;, (inp;, 05, 0ut;)) [t;> (M, (inpiy1, 041, 0ut;y1)) und
o (M, (inpy, 0y, outy)) ein initialer Zustand ist, d.h. My € My, outy(O) =

init(o0), o0(v) = inity(v) gilt.

3. Die Semantik [N] ist dann durch alle Liufe des Netzes gegeben:

[N] :={r | r ist ein Lauf von N}
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Kapitel 5
Simulationswerkzeuge

Wie schon in der Einleitung beschrieben wurde, stellt die Simulation eine wichtige
Unterstiitzung bei der Evaluierung von komplexen Designs in frithen Entwicklungs-
phasen dar. Im Kontext des COMDES Projektes werden Simulationsverfahren zur
Validierung von AADL-Implementierungen und zur Analyse von Zeitdiagrammspe-

zifikationen eingesetzt.

Um eine effiziente Validierung zu gewéhrleisten, welche jeweils eine optimale Adap-
tion an die gewiinschten Analyseanforderungen darstellt, werden zwei unterschied-
liche Verfahren zur Simulation der Petri-Netzzwischenreprésentation beider Struk-

turen vorgestellt.

Bei der Simulation von AADL-Implementierungen wird ein compilativer Simulati-
onsansatz der Petri-Netze verfolgt, welcher eine hohe Geschwindigkeit der Simulation

der zur Laufzeit statischen Netzstruktur garantiert.

Die Simulation der aus Zeitdiagrammen abgeleiteten Petri-Netze stiitzt sich hin-
gegen auf ein interpretatives Verfahren ab, da es bei ihrer Analyse nicht primér
auf die Schaltgeschwindigkeit der Transitionen ankommt. Bei dem vorgestell-
ten Simulationsverfahren gehoren die Handhabung dynamischer erzeugter Petri-
Netzinkarnationen und die Unterstiitzung von ROBDD basierter Methoden zur sym-

bolischen Kodierung des Datenraums zur wichtigsten Aufgabe.

In den beiden folgenden Kapiteln wird in die Simulation von AADL basierten Syste-

mentwiirfen eingefiihrt und die Simulation symbolischer Zeitdiagrammen motiviert.

73
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5.1 Simulation von AADL-Spezifikationen

Die Spezifikationssprache AADL stellt eine Vielzahl von Konstruktoren zur Ver-
haltensbeschreibung und zum hierarchischen Aufbau von komplexen Designs zur
Verfiigung (siehe Kapitel 2). Um dem Benutzer friihzeitig eine Evaluation seines
Entwurfs zu ermdglichen, soll dem Entwickler eine Analyse mittels eines AADL-
Simulators und eines AADL-Debuggers zur Verfiigung gestellt werden. Eine Simu-

lation eines AADL Designs soll hierzu folgende Eigenschaften erfiillen:

e Schnelle Compilation einzelner Module,

e Verwendung von compilierten Modulen aus einer Design-Bibliothek,

e Bei Modifikation eines Moduls soll keine Recompilation des Gesamtsystems
erfolgen, sondern nur dessen Teiliibersetzung inklusive Linken,

e Die Erstellung eines Gesamtdesigns soll nur durch Linken compilierter Teil-
module erfolgen,

e Eine Validierung der Implementierung mit Hilfe umfangreicher Eingabedaten

muf} in kiirzester Zeit durchfiihrbar sein.

Wie eingangs erldutert, basiert die Simulation eines AADL Designs auf der Simu-
lation einer Petri-Netzzwischenreprisentation. Deren Erzeugung bzw. die Uberset-
zung von AADL in AADL Petri-Netze wird detailliert in [DD88, D597] vorgestellt.
Bei dem zu Grunde liegenden Verfahren werden die AADL-Sprachkonstrukte in-
krementell in AADL Petri-Netze transformiert und zu einem einzigen Gesamtnetz
zusammengefaflt. Da der eigentliche Transformationsprozefl keinen Einflufl auf die
Simulation der AADL Petri-Netze hat, wird er an dieser Stelle nicht weiter aus-

gefiihrt.

Damit aber die gewihlte Realisierung des Simulationskonzeptes, welche die o.g. An-
forderungen erfiillt, verstdndlich wird, erfolgt eine Gegeniiberstellung zweier mogli-

cher Simulationsansitze fiir Petri-Netze:

1. Simulation durch Interpretation:
Bei diesem Verfahren wird nach jedem Schalten einer Menge von aktiven, kon-
fliktfreien Transitionen, d.h. nach dem Ausfiihren des Tokenspiels, das Netz nach
neuen, aktiven Transitionen abgesucht, und aus der so gewonnenen Menge mit
Hilfe einer Auswahlstrategie eine neue Menge konfliktfrei schaltbarer Transitio-
nen ausgewihlt. Alle hierzu notwendigen Berechnungen werden dabei auf der
Netzdatenstruktur durchgefiihrt.
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Dieser Ansatz wurde erstmals von dem DACAPO II System als industrielles
Produkt realisiert. Es simuliert Computer Systeme auf der Hardware-Ebene und
benutzt dabei konfliktfreie, zeitbezogene Petri-Netze mit verschiedenen Auswahl-
strategien [Ram78, Ram89, Pau86).
2. Simulation durch Compilation:

Bei diesem Ansatz wird die Menge der aktiven Transitionen nicht nach jedem
Schaltvorgang neu durch vollstindige Analyse der Netzdatenstruktur berechnet.
Jede Transition tragt bei diesem Ansatz die statische Information, welche Transi-
tionen durch ihr Schalten aktiviert bzw. deaktiviert werden kénnen. Das Schalten
einer Transition fiihrt somit das Tokenspiel und ein automatisches Update auf der
Menge der aktiven Transitionen aus. Die Auswahlstrategie mufl somit die Menge
der gerade aktiven Transitionen nicht neu berechnen.

Dieser effizientere Ansatz wurde u.a. von dem Nachfolgersystem DACAPO
IIT realisiert{Ram89, Pau86]. Hierdurch wird eine signifikante Beschleunigung
der Simulation erzielt, wodurch eine Handhabung industrieller Fallstudien erst

ermoglicht wurde.

Im Gegensatz zu den im DACAPO System zum Einsatz kommenden Petri-Netze
sind AADL Petri-Netze nicht zeitbezogen, und die Menge der aktiven Transitio-
nen ist auch nicht immer konfliktfrei. Somit konnen die Ansiitze von [Pau86] nicht
vollstdndig iibernommen werden, sondern es muf} ein neuer, an AADL Petri-Netze
angelehnter Ansatz entwickelt werden. Um eine effiziente Simulation von AADL
Petri-Netzen durchzufiihren, ist eine Anlehnung an die Struktur von AADL Spezi-
fikationen [DDG*89] zwingend notwendig. Sie zerfallen disjunkt (siehe Kapitel 2)

1

1. Spezifikation von Basisarchitekturen und

2. Sperzifikation von Refinementarchitekturen.

Basisarchitekturen definieren das Verhalten von AADL Modulen, welche durch
AADL Petri-Netze charakterisiert werden. Refinementarchitekturen legen die To-
pologie fest, anhand derer die Teilmodule verkniipft werden. Sie wird als Beschrei-
bung fiir das Linken der Basisnetze auf AADL-Ebene benotigt. Dies bedeutet fiir

die Simulation eine Unterstiitzung der folgenden Schritte:

1. Compilation der AADL Petri-Netze der Basisarchitekturen,
2. Linken der Basisnetze mit Hilfe der Topologiebeschreibung.
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Das Linken der Basisnetze fiihrt ein Verkleben von Netzobjekten durch. Bei die-
sem Vorgang werden Stellen und Transitionen unifiziert und zusétzliche Netzkanten
eingefiihrt. Um Zeit fiir eine etwaige Recompilation zu sparen und eine modula-
re Compilation zu ermdéglichen, kann der Linker den compilierten Objektcode der
Basisarchitekturen ohne spatere Modifikation verarbeiten. Dies bedeutet, dafl der
compilierte C-Code der Petri-Netze der Basisarchitekturen so gekapselt ist, daf er
unabhéngig von seiner spéteren Umgebung ist. Ein besonderes Linkverfahren, in
dem nur noch die Topologie anhand der Refinementarchitekturen relevant ist, un-
terstiitzt diese komplexen Modifikationsmoglichkeiten auf AADL Petri-Netzebene.

5.1.1 Schaltregel und Simulationsalgorithmus

Eingangs wurde schon erldutert, dafl eine effiziente Simulation von AADL Petri-
Netzen anhand der Compilation der Netzstruktur in ein ausfiihrbares Programm
durchgefiihrt wird. Jeder Transition wird dabei eine Funktion zugeordnet, die neben
dem Tokenspiel und ggf. einer Transformation auf dem Zustandsraum auch ein Up-
date auf der Menge der aktiven Transitionen durchfiihrt. D.h. dafl die Information,
welche Transitionen durch das Schalten aktiviert bzw. deaktiviert werden koénnen,
statisch kodiert werden kann. Um diese Codierung des Netzes zu unterstiitzen,
miissen die Netzobjekte in addquate Speicherstrukturen einer Zielsprache iibersetzt

werden, auf denen dann die Transformationen effizient durchgefiihrt werden konnen.

Die Menge der Transitionen zerfillt dabei wahrend der Simulation dynamisch in
die disjunkten Menge der aktiven (T,.ve) und nicht aktiven Transitionen (Tjactive)-
Da Stellen entweder mit einem Token belegt sein konnen oder nicht, ergibt sich
die analoge Zerlegung der Menge der Stellen in Stogen und Sporoken- Um den o.g.
Simulationsansatz zu unterstiitzen, werden fiir jede Transition ¢t € T zwei Funktionen

benoétigt, die das Schaltverhalten beschreiben:

e Check, ist charakteristische Funktion fiir die Transition ¢ und hat die Aufgabe,
festzustellen, ob die Transition ¢ zur Aufrufzeit unter der aktuellen Markierung
M aktiviert ist. Dies ist immer dann der Fall, wenn "t C M gilt.

e [ire; fithrt sowohl alle Transformationen auf Netzebene, die durch das Schal-
ten von t angestoflen werden, als auch die Transformation auf dem Zustands-

raum aus. Dies sind die in Definition 4.10 vorgestellten Aktionen:
— Entferne alle Token aus dem Consuming-Vorbereich von 7.

— Transformiere den Datenraum beziiglich der Transformation von ¢.
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— Lege ein Token auf alle Semaphor- und Kontrollflufistellen im Nachbereich

von t.

— Lege ein Token auf alle Triggerstellen im Nachbereich von ¢, wenn ihre

jeweilige Bedingung im aktuellen Zustand des Datenraums erfiillt ist.

Neben diesen durch die Definition vorgegebenen Netztransformationen mufl
noch eine Modifikation der Menge der aktuell aktiven Transitionen vorgenom-

men werden.

Die Menge von Transitionen, welche durch das Schalten der Transition ¢ de-
aktiviert bzw. potentiell aktiviert werden kénnen, werden mit DeactBy; bzw.
MayBeAct By, bezeichnet und sind durch

Deact By, := (*°s¢)nt

MayBeActBy, = (t% U peond)ent

gegeben. Da beide Mengen nicht zwangslaufig disjunkt sein miissen, wird zu-
erst Tyeice nach dem Schalten von ¢ um die Menge Deact By, verkleinert, um

danach um die Menge MayBeActBy; vergroflert zu werden:

Tactice = Tactive - DeaCtByt

Tuctice = Tactive U {t' € MayBeActBy; | Check, = true}

5.1.1.1 Lazy Evaluation

Alle Informationen iiber das Belegen und Entfernen von Token auf KontrollfluB3stel-
len und Semaphorstellen sind zur Compilezeit des Netzes bekannt und kénnen fest
in die Struktur der Funktion F'ire, eingebettet werden. Die Behandlung der Trigger-
stellen weicht hiervon ab, da ihre Markierung dynamisch vom Zustand des Netzes
(aktueller Zustand des Datenraums) abhéngt. Das bedingte Belegen von Trigger-
stellen mit einem Token wiahrend der Ausfiihrung von Flire; setzt immer eine zeit-
aufwendige Evaluation der zugehorigen Bedingungen iiber den Datenraum voraus.
Die Netzstruktur kann aber so gebaut sein, daf} diese berechnete Information durch
das Schalten einer anderen Transitionen invalidiert wird, ohne dafl ein Schalten der

eigentlich vom KontrollfluB her zugeordneten Transitionen durchgefiihrt wird.

Eine Behebung dieser Ineffizienz ist die Berechnung der Giiltigkeit der Bedingung

iiber dem Datenraum und somit der Markierung der Triggerstellen erst dann, wenn
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sie definitiv das Schalten einer Transition beeinflufit. Diese Berechnung on demand
wird als Lazy Evaluation bezeichnet und verschiebt den Test der Bedingung von
der Fire,-Funktion in die Checki-Funktion. Dies wird durch die Einfiihrung eines
weiteren Token-Typs, dem grauen Token auf Netzebene ermdglicht. Es verdeutlicht,
daf} die Bedingung der Triggerstelle potentiell erfiillt ist, aber noch einer Evaluation

bedarf. Triggerstellen konnen somit wie folgt belegt sein:

e ohne Token, gdw. [b]inp o = false,
e graues Token, gdw. [b]inp o kann true oder false, sein

e schwarzes Token, gdw. [binp o = true.

Die Einfiihrung dieser weiteren Sorte von Token durch [Kor91] hat folgenden Zeitvor-
teil fiir die Simulation: Immer, wenn ein graues Token von einer Trigger Stelle durch
eine Consuming Kante abgezogen wird, wird der Zeitaufwand fiir die Berechnung

auf dem Datenraum eingespart.

Damit die Auswahlstrategie keine Verlangsamung hierdurch erfihrt, mufl die C'heck;-
Funktion an die neue Situation angepafit werden. Sie zerfillt deswegen in folgende

zwel Funktionen:

o CheckPd = true = "t N (Ssemaphor U Seontrot) € M
Die Funktion Check# iiberpriift die potentielle Aktiviertheit einer Transition
t, welche durch eine Markierung ihre Semaphor- und Kontrollflulstellen im
Enabling-Vorbereich gegeben ist.

° C’h,eclc;4 = true = “"tN Strigger € M
Die Funktion Check;! iiberpriift, ob alle Triggerstellen im Vorbereich der Tran-
sition belegt sind. Unter der Primisse, dafl die Funktion Check!* bereits die
potentielle Aktiviertheit sichergestellt hat, wird durch diese Funktion die si-
chere Aktiviertheit abgepriift.

Aus dieser Struktur folgen fiir die Schaltregel vier zu unterscheidende Zustandsmodi

fiir Transitionen [Kor91]:

0. nicht potentielle Aktiviertheit
To:={t |t €T ACheckl* = false}
1. potentielle Aktiviertheit ohne sichere Aktiviertheit
Ty C{t|teTACheckl* = true A Check = false}
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2. potentielle Aktiviertheit
Ty C{t|teTAChecklP* = true}
3. sichere Aktiviertheit
T3 C{t |t €T A Check]* = true A Checkf'* = true}

Zustand 0 bedeutet, dafl Semaphor- und KontrollfluBistellen aus dem Vorbereich der
Transition, welche mit einer Enablingkante mit der Transition verbunden sind, nicht
mit einem Token belegt sind. Im Zustand 1 sind alle Semaphor- und Kontrollflu3-
stellen mit Token belegt, nur Triggerstellen sind noch unmarkiert. Im Zustand 2
befinden sich Transitionen, die Zustand 1 erfiillen und eine Belegung ihrer Trigger-
stellen im Enabling-Vorbereich besitzen. Es ist dabei irrelevant, welche Markierung

(grau oder schwarz) sie tragen.

Diese Definition ist abweichend von der Definition in [Kor91]. Da in diesem Ansatz
eine Interleaving Schaltregel realisiert wird, unterbleibt eine weitere Differenzierung
des Zustands 2.

5.1.1.2 Konzept der Codegenerierung und statischen Netzanalyse

Wie schon erldutert, wird in diesem Ansatz ein compilatives Verfahren zur Simulati-
on von AADL Petri-Netzen verfolgt. Fiir jede Transition wird Code einer noch zu de-
finierenden Zielmaschine generiert, in der implizit die Netzstruktur kodiert vorliegt.
Dieser generierte Code kann automatisch das Tokenspiel und die Transformation
auf dem Datenraum ausfiithren und fiir alle Transitionen, die durch das Feuern der
Transition aktiviert bzw. deaktiviert werden konnen, deren Aktiviertheitsstufe neu
charakterisieren. Diese Berechnung wird im weiteren als Administration bezeichnet;

der Code, welcher die Analyse durchfiihrt, wird als Administrations Code bezeichnet.

Das Tokenspiel und die Datentransformation kénnen statisch zur Compilezeit des
Netzes festgelegt werden. Eine Ausnahme stellt dagegen der Administrations Code

dar. Er zerfillt in zwei Arten:

1. Code, der fest eine neue Aktiviertheitsstufe einer Transition zuordnen kann
und
2. Code, der abhéngig von der vorherigen Aktiviertheitsstufe der Transition und

der Markierung des Netzes ausgefiihrt wird.

Die zu der Kategorie 1 gehorenden Befehle konnen fest zu einem einzigen komplexen

Maschinenbefehl zusammengefafit werden. Die Befehle der Kategorie 2 miissen mit
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einer Kontrollstruktur umgeben werden, welche die Aktiviertheitsstufe neu evaluie-
ren. Fiir alle Transitionen, die entweder in der Menge Deact By, oder MayBeAct By,
liegen, mufl nach dem Schalten der Transition ¢ Administrations Code ausgefiihrt
werden. Da er abhéngig von der lokalen Netzstruktur um ¢ ist, muf eine Fallunter-
scheidung anhand der gegebenen Struktur durchgefiihrt werden. Definition 5.1 be-
schreibt Basisstrukturen, die sich in wohlgeformten AADL Petri-Netzen ausmachen
lassen. Folgende Notationen des Wechsels der Zustandsmodi der einzelnen Transi-

tionen sind zu beachten, mit Tico,1,2,3):

o Ai(t,t"): T, =T,
Durch das Schalten einer Transition ¢ wird der Aktiviertheitszustand einer
Transition t' € DeactBy, U MayBeActBy, vom Aktiviertheitszustand 7}, in
den Aktiviertheitszustand 7,, transformiert.

o Ai(t,t"): T, —» —
Diese Schreibweise deutet an, dafl bei wohlgeformten AADL Petri-Netzen es
strukturell nicht vorkommen kann, dafl sich ¢ im Aktiviertheitszustand 7,
befindet (siehe [Kor91, Kor90]).

In Definition 5.1 werden formal alle in wohlgeformten AADL Petri-Netzen moglichen
Netzstrukturen zwischen zwei Transitionen aufgefiihrt, siehe hierzu auch Abbildung
5.1. Desweiteren wird jeder Netzstruktur der entsprecheden Administrationscode
zugeordnet, der angibt, in welchen Aktiviertheitszustand die durch das Schalten

beeinflufite Transition wechseln muf.

Definition 5.1 Lokale Netzstrukturattribute.

Fiir jede Transitiont € T, t' € Deact By;UMayBeActBy; und giiltigem Netzzustand
(M, (inp, 0, out)) werden folgende Netzstrukturattribute definiert:

o Al(t,t") = true gdw. {s € Scontrot U Ssemaphor|s € ' As € t¥ A s €
CONSE A g © -enbt} 7& (Z)

Administrationscode: A1(t,t') : 0—0 1—1 2—2 3—3
Begriindung:
Da s € t% liegt, verindert das Schalten von t nicht die Markierung von s.

Somit verbleibt t' im alten Aktiviertheitszustand.

o A2(t,t") = true gdw. {s € Scontrot U Ssemaphor|s € ' As ¢ t A s €
CoNSE A g © -enbt} 7& (Z)
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AL(LT) t (®> ¢
A2(L,t) t ®> ¢
A3(L,t) t ®> ¢
AA(LT) S @ ]
A5(L,t) t (®> ¢
AB(tL,T) L ®> ¢

AT(LE) t ®> .
AS(E.L) o E— ®> v

Abbildung 5.1: Netzstrukturattribute

Administrationscode: A2(t,t') : 0—0 1—-0 2—0 320
Begriindung:

Das Schalten von t zieht das Token von s ab. Da s & t% liegt, wird t' auch

nicht wieder aktiviert.

o A3(t,t") = true gdw. {s € Scontrot U Ssemaphor|s € ' As € t¥ ANs &
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“consy A 'S g -enbt} 7£ @

Administrationscode: A3(t,t'): 0 — (if CheckP* then 2 else 0) 1 — —
2= — 3— —

Begriindung:
Das Schalten von t markiert eine Stelle von "*t'. Somit muf die potentielle
Aktiviertheit von t' iberpriift werden.

o A4(t,t") = true gdw. {s € Sryigger|s € ' As € tUNs € St Ns ¢ Pt} £ )

Administrationscode: A4(t,t') : 0—0 1—2 2—2 32
Begriindung:
Durch das Schalten von t wird eine Trigger Stelle aus ™t mit einem grauen
Token belegt. Somit folgert 3 — 2 und 2 — 2. Es ist nicht bekannt, ob s mit
einem Token belegt war oder nicht. Hieraus folgert 1 — 2. Da das Markieren
von s nicht die Menge “™t' 0 (Ssemaphor N Scontrol) beeinflufit, wird durch das
Schalten von t auch nicht t' € Ty verdndert: 0 — 0.

o A5(t,t") = true gdw. {s € Sryigger|s € ' As € tUNs € “MStNs € Pt} £ )
Administrationscode: A5(t,t') : 0—0 1—1 2—2 32
Begriindung:

Durch das Schalten von t folgert, daff s mit einem schwarzem Token belegt war
und nun mit einem grauen Token belegt ist. Daraus folgert: 3 — 2 und 2 — 2.

o A6(t,t') = true gdw. {s € Strigger|s € ™' As ¢ t9 N s € 5t} £ ()
Administrationscode: A6(t,t') : 0—0 1 -1 21 3—1
Begriindung:

Analog zu A2 mit s € Srrigger-

o AT(t,t") = true gdw. {s € Sryigger|s € “t'Ns € tUNs & St Ns ¢ Pt} £ )
Administrationscode: AT(t,t') : 0—0 1—2 2—2 33
Begriindung:

Wenn t' € Ty, dann ist s mit einem schwarzen Token markiert. In diesem Fall
verdandert das Schalten von t nicht die Aktiviertheit von t': 3 — 3. Fir die
Fille t' € Ty oder t' € T ist es nicht ableitbar, welche Markierung s tragt.
Ist s unmarkiert, dann wird ein graues Token auf die Stelle gelegt: 2 — 2 und
1— 2.
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o A8(t,t') = true gdw. {s € Strigger\s € “t'As € t U Ns & NS € 0t} £ ()

Administrationscode: A8(t,t') : 0—0 1—1 2 —2 3—3
Begriindung:
Das Schalten von t verdndert nicht die Markierung von s. o

Mit Hilfe dieser lokalen Attribute 148t sich fiir jede Transition innerhalb eines wohl-
geformten AADL Petri-Netzes die lokale Netzstruktur als Komposition der einzelnen
Attribute Al bis A8 beschreiben. Fiir die Komposition der Attribute gibt es Attri-
butkombinationsregeln, die sich in Tabelle 5.1 zusammenfassen lassen.!. Sie stellt den

moglichen Attributkombinationen ihren Administrationscode gegeniiber. Die Tabel-

Attributkombinationen Administrationscode von #'
Fall | A1 | A2 | A3 [ A4 [ A5 | A6 | A7 | A8 in Firey
1 * t t * * * * * 0—0 11— 25— 35—
2 * t f * * * * * 0—0 1-0 2—-0 3—-0
3 *olf ot | * | |t | * | * |0 CheckFAr:1l 15— 25— 35—
4 Olf |t |2 | | f x| * |0 Checklr:2 15— 25— 35—
5 * f f * * t * * 0—0 1-1 251 3->1
* f f t f f * *
6 * f f t t f f * 0—0 12 252 32
* f f * t f t *
7 * f f f t f f * 0—0 1-1 252 32
8 * f f f f f t * 0—0 1-2 252 3-53
9 * f f f f f f * 0—0 1-1 252 3->3
‘ t: AX(t,t') = true f:AX(t,t') = false * : don't care

Tabelle 5.1: Administrationscode der Netzattributkombinationen

le beschreibt die 256 mdoglichen Attributkombinationen. Diese Anzahl von Kombi-

nationen liBt sich jedoch auf nur neun zu unterscheidende Fille zusammenfassen?.

Da bei der Interleaving Schaltregel in Verbindung mit der Lazy Evaluation der Trig-
gerstellen die Mengen T, und T3 zu einer einzigen Menge T53 zusammenfafibar sind,
ergibt sich eine neue Tabelle, die sich an der obigen Aufzédhlung der einzelnen Félle
orientiert. Nach dem Schalten der Transition ist die Semantik des Administrations-

codes fiir die Transition laut Tabelle 5.2 gegeben.

'Wenn C’hecktl,a 4 sich im aktuellen Netzzustand zu true evaluieren 1i8t, dann wechselt ¢ den
Aktiviertheitszustand von 0 nach 1. Im anderen Fall bleibt der Aktiviertheitszustand von ¢ gleich

0.
2Zur Berechnung dieser Daten wurde eine PROLOG-Implementierung herangezogen, die die

moglichen Attributkombination analysierte.
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Fall | Aktion | Administrationscode

1 Identitdt = Kein Code notwendig

2 | fiige t' in T} ein

3 I1 wenn Checkl = true dann fiige ¢' in T} ein
4 111 wenn Checkl” = true dann fiige ¢’ in Tys ein
5 IAY wenn t' € Ty dann fiige t' in T ein

6,8 |V wenn t' € T} dann fiige ¢’ in T53 ein

7,9 Identitit = Kein Code notwendig

Tabelle 5.2: Administrationscode

Es lassen sich nach dieser Beschreibung die Aktionen I, IV und V mit Hilfe eines ein-
zigen Maschinenbefehls kodieren, da sie nur eine konstante Operation ausfiihren. Die
Aktionen IT und III miissen dagegen mittels einer Kontrollstruktur kodiert werden,
da die potentielle Aktiviertheit, abgesehen von eventuellen Invarianten des gegebe-

nen Netzes, nicht statisch ermittelbar ist.

5.1.2 Die abstrakte Netz-Maschine (ANM)

Bei dem Konzept der Compilation ergeben sich verschiedene Anséitze: Bei einem An-
satz, der erstmals von dem DACAPO III System realisiert wurde, wird das Netz in
C-Code iibersetzt. Jeder Transition wird dabei genau eine Funktion zugeordnet, die
alle Aktionen durchfiihren kann. Der Vorteil liegt in der schnellen Codeausfithrungs-
zeit und in der einfachen Compilationstechnik. Nachteilig wirkt sich bei groflien Net-
zen das Problem des Compilierens und Linkens der verschiedenen C-Funktionen aus.
Es ist sehr zeitaufwendig und durch das jeweilige Betriebssystem noch nach oben
begrenzt. Auch ist kein Debugging der Netzstruktur moglich, aufler es wird mit

Source-Code-Debuggern auf dem generierten C-Quellcode agiert.

Der im COMDES System gewéhlte Ansatz geht davon aus, dal das Netz in eine
abstrakte Zwischensprache iibersetzt wird. Diese stellt abstrakte Spezialbefehle auf
Petri-Netzebene zur Verfiigung, die von einer abstrakten Netzmaschine interpretiert

werden. Aus diesem Ansatz ergeben sich folgende Vorteile fiir die Simulation:

1. Durch die Entwicklung einer Maschine, welche mit einem speziell fiir sie ent-
wickelten Code angesteuert wird, ergibt sich die Moglichkeit der schnellen modu-
laren Compilation von Code als Eingabespezifikation des Netzes. Schon erzeugter

Netzcode kann beim Integrieren in ein anderes Netz eingefiigt werden, ohne neu
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compiliert zu werden, da spezielle Informationen, z.B. Adressen, nur reorganisiert
werden brauchen. Desweiteren gibt es nur eine kleine, konstant bleibende Anzahl
von Maschinenbefehlen, die schon optimiert compiliert vorliegen. Die Compilati-
on des C-Codes, welcher letztlich das ausfiihrbare Simulationsprogramm erzeugt,
beschrénkt sich somit nur auf das Initialisieren eines Arrays mit Referenzen auf
compilierte C-Funktionen. Dieses Verfahren ist etwa um den Faktor 100 schneller
als das Linken der gleichen Anzahl von C-Funktionen.

2. Durch das Maschinenkalkiil wird das Aufsetzen eines Debuggers auf Petri-
Netzebene unterstiitzt, da es einem Monitor gleich auf den Ressourcen der Ma-
schine aufsetzen kann, ohne dabei den Lauf der Maschine zu beeinflussen. Auf
verschiedenen Abstraktionsebenen kann der Benutzer seine Anfragen spezifizie-
ren und erhélt online seine gewiinschten Informationen. Nebeneffekte, verursacht
durch bedingtes Eincompilieren von Debug-Code entfallen, was eine bedeutende
Reduktion des Codes und somit eine Verringerung von eventuellen Fehlerquel-
len darstellt. Desweiteren ist es durch diesen Ansatz moglich, ohne Zeitverlust,
d.h. ohne eine erneute Compilation, direkt von einem Simulationslauf in einen
Debuglauf umzuschwenken und umgekehrt.

3. Die Abstraktion des Petri-Netzkalkiils auf das Agieren einer abstrakten Maschine
hat den Vorteil der formalen Spezifikation des Ablaufverhaltens beziiglich der
Komplexitit von Laufzeitverhalten und Speicherplatznutzung.

4. Der auf dem abstrakten Maschinenkonzept beruhende Ansatz hat auch Vorteile
beziiglich der Portabilitit der Software bzw. der Simulation der Petri-Netze. Soll-
te das System nicht mehr in einer Uniprozessor UNIX-SUN-Umgebung eingesetzt
werden, so ist eine Portierung der Software mit der Adaptierung der Maschine

an die neue Zielumgebung abgeschlossen.

Nicht ganz ohne Nachteile kann dieser Ansatz hingenommen werden. Durch diese
Realisation wird eine Verschlechterung des Laufzeitverhaltens der Simulation hinge-
nommen. Durch den Code fiir die abstrakte Netzmaschine muf} ein geringer konstan-
ter Faktor an Zeitverlust fiir Befehlshol- und Dekodierphase jedes Maschinenbefehls
als Overhead in Kauf genommen werden, der sich jedoch unter Beriicksichtigung
der o.g. Vorteile und der immer grofler werdenden CPU-Leistungen der Computer

vernachlissigen 1a83t.
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5.1.2.1 Aufbau der ANM

Im vorigen Kapitel wurde der Einsatz einer Petri-Netzmaschine zur Simulation von

Netzen motiviert und begriindet. Im folgenden gilt es, eine Maschine zu entwickeln,

welche optimal den Anforderungen der Simulation gerecht wird.

Anforderungen an die abstrakte Netzmaschine

1. Grofle der verarbeitbaren Petri-Netze

Als eine #duflerst wichtige Randbedingung ist die Grofle der verarbeitba-
ren Petri-Netze anzusehen. Als behandelbare Fallstudie wurde die AADL-
Spezifikation eines Multiprozessorsystems vorgegeben [D697]. Hieraus folgerte,
daBl das System in der Lage sein muf}, Netze mit jeweils ca. 50.000 Stellen und
Transitionen und einem hohen Vermaschungsgrad im Hauptspeicher zu re-
prasentieren und effizient zu simulieren. Dabei sollte die Anzahl der Kanten
nicht stérker als linear in den Simulationsablauf eingehen. Bei dem realisierten
Entwurf kann gezeigt werden, dafl im average-case die Anzahl der Kanten als

Konstante in das Laufzeitverhalten des Simulators eingeht.

. Modularitat des Codes

Einzelne Module eines gegebenen AADL-Designs, bzw. deren abgeleitete
AADL Petri-Netze, miissen separat compilierbar sein - in Hinblick auf die Ent-
wicklung von Netzmodulen. Dies hat insofern Bedeutung, als ein Petri-Netz
nur einmal compiliert werden mufl und dann in einer Netzdatenbank abrufbar
hinterlegt wird. Dabei soll es méglich sein, die Startmarkierung zu variieren,
ohne dafl dabei eine Recompilation notwendig ist. Desweiteren muf} es moglich

sein, mehrere Inkarnationen eines Netzes in der Maschine zu verwalten.

3. Debug-Anforderungen:

(a) Die Maschine muf} so konstruiert sein, daf§ ein High-Level Debugging auf
mehreren Ebenen mdoglich ist, ohne daf dies zu einer eklatanten Verringe-
rung des Durchsatzes der Netzmaschine fiihrt. Es mufl méglich sein, auf

Netzebene und Maschinenebene Breakpoints zu definieren.

(b) Eine Verdnderung der Debugmodi mufl zur Laufzeit der Simulation

moglich sein, ohne daf} eine Recompilation notwendig wird.

(c) Ein fertig getestetes Modul mufl ohne Recompilation in ein Netz ohne

Debuginformation transformierbar sein.
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Logischer Aufbau der abstrakten Netzmaschine

Die abstrakte Netzmaschine hat einen #hnlichen internen Aufbau wie die klassische
von Neuman Rechnerarchitektur. Es gibt einen Befehlscode, der in einem steten Be-
fehlszyklus abgearbeitet und interpretiert wird. Ein Halten der Netzmaschine wird
jedoch nicht durch einen Stop-Befehl initiiert, sondern durch einen besonderen Sta-
tus eines Betriebsmittels der Maschine. Um das logische Arbeiten der Netzmaschine
besser erliutern zu kénnen, sei hier der Aufbau durch Abbildung 5.2 veranschau-
licht.

Black Token TO Transitionsmenge

Grey Token T1 Transitionsmenge

Programmspeicher Componentbuffer
Patternbuffer StartFireCode
Statusregister Stack Stackpointer Befehlszahler

Abbildung 5.2: Aufbau der Netzmaschine

Die Maschine besteht aus folgenden Komponenten, die semantisch in zwei Bereiche

eingeteilt werden konnen:

1. Speicherplitze fiir die Belegung der Stellen mit schwarzen und grauen Token und
Speicherplétze fiir die Reprisentation der Mengen Tj, 77 und 753, in welchem der
Zustand der Transitionen beziiglich ihrer Aktiviertheit verwaltet werden kann.

2. Fiir die Realisierung der Funktionalitdt der Maschinenbefehle werden folgende

Strukturen benétigt:

3In dieser Abbildung sind Arraystrukturen als Raster dargestellt, um den Gegensatz zu norma-
len Registern visualisieren zu kénnen. Alle Mengen sind als Bitvektorregister realisiert.
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- Programmspeicher fiir den Code der Netzmaschine

- Befehlszihler

- Stack und Stackpointer fiir Subroutine Calls

- Component und Pattern Buffer als Register fiir die Operanden des selektierten
Befehls

- Statusregister

- Speicherstrukturen fiir die Startadressen des Fire-Codes der einzelnen Transi-

tionen

Die ANM kann wie folgt als AADL-Architektur angegeben werden:

architecture ANM ( MAXTransitions, MAXPlaces, MAXStatements, TupelSize,

StackSize : cardinal)

type
SizeOfTransitions = 0..(MAXTransitions mod TupelSize)+1,
SizeOfPlaces = 0..(MAXPlaces mod TupelSize)+1,
BitSize = 0..TupelSize,
StackSize = 0..StackSize,
ProgramAddress = 0..MAXStatements,
AmountTransitions = 0..MAXTransitions,
pattern = array[BitSize] of bit,
flag = record
ReachedEndOfTransition : boolean;
LastBoolOperation : boolean;
ERROR : boolean
end,
address = cardinal,
command = { pending }
storage
Programmspeicher = array [ProgramAddress] of command,
Patternbuffer = array [ProgramAddress] of pattern,
Componentbuffer = array [ProgramAddress] of cardinal,
Stack = array [StackSize] of ProgramAddress,
Stackpointer = StackSize,
Befehlsz&dhler = ProgramAddress,
Statusregister = flag,
StartFireCode = array [MAXTransitions] of ProgramAddress,
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TO, T1, T23 = array [SizeOfTransitions] of pattern,
GreyToken = array [SizeOfPlaces] of pattern,
BlackToken = array [SizeOfPlaces] of pattern,

end

Um den Aktiviertheitszustand einer Transition innerhalb eines Schaltvorganges
iiberpriifen zu kénnen, muf} die Information iiber die Belegung der Stellen in ihrem
Vorbereich fiir die Netzmaschine zugénglich sein. Ob der Vorbereich einer Transi-
tion mit Token belegt ist, kann nicht immer statisch ermittelt und somit konstant
in den Code eingebettet werden. Diese Information mufl zur Laufzeit des Systems
jeweils neu berechnet werden und muf} schnell zugreitbar sein. Dies ist mit Hilfe von

Bitvektor-Operationen gewihrleistet.

Da der Code fiir die Netzmaschine verwaltet werden muf}, wird eine Struktur
benétigt, in der die Maschinenbefehle abgelegt werden koénnen. Durch den Be-
fehlszdhler kann die Maschine auf die aktuelle Instruktion des Programmecodes zu-
greifen und Operanden in die Register Component Buffer und Pattern Buffer laden.
Alle Mengen sind auf Netzmaschinenebene als Bitvektoren realisiert. Somit kénnen
immer 32 Objekte mittels Bitmasken auf eine Eigenschaft hin {iberpriift bzw. mo-
difiziert werden. Hieraus ergibt sich auch die Semantik der Operanden der Maschi-

nenbefehle:

1. Operand: Index der Array-Komponente

2. Operand: verwendete Bitmaskierung

Die Netzmaschine mufl auch in der Lage sein, Subroutine Calls auszufiihren. Aus
diesem Grunde ist es notwendig, eine stackartige Verwaltung der Riicksprungadres-
sen fiir den Programmcode zu verwalten. Da der aus der Compilation von AADL
Spezifikationen abgeleitet Netzmaschinencode nur eine konstante Anzahl von ge-
schachtelten Subroutine Calls enthilt (zur Zeit maximale Tiefe 3, da nur ein Unter-
programm z.Z. vom generierten Code angesprungen wird und von ihm nur ggf. ein
weiterer Sprung in die ANM zur Realisierung der synchronen Kommunikation eta-
bliert wird.), kann der Stack als Array realisiert werden mit dem Index Stackpointer

als aktuell giiltige Adresse.

Die Konfliktlosungsstrategie der ANM basiert auf der Interleaving Schaltregel und
agiert nur auf der Menge 753, in der die potentiell aktivierten Transitionen verwal-
tet werden. Sie selektiert nach der folgenden Strategie zufillig eine Transition zum

Schalten aus:
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1. Selektiere durch Zufall ein 32-Bit Tupel aus der Struktur 753, welche nicht leer
ist,

2. selektiere durch Zufall ein gesetztes Bit aus dem Tupel,

3. setze das Befehlsregister auf die Startadresse der zu schaltenden Transition
mit Hilfe der Struktur StartFireCode.

5.1.2.2 Befehlssatz der ANM

Beschreibung ANM-Befehl
Update Netzobjekte | SetGreyToken UnsetGreyToken
SetBlackToken UnsetBlackToken
SetTO UnsetTO
SetT1 UnsetT1
SetT23 UnsetT23
Administrationscode | MoveTOtoT23 MoveT23toTO0
MoveTOtol Case2
Caseb Case68
Kontrollstrukturen SetLastBoolOperationFlag UnsetLastBoolOperationFlag
CheckBlackToken CheckGreyToken
EOT ReturnFromSubroutine
JumpOnTrue JumpOnFalse
JumpToSubroutine
Kommunikation mit | EvaluateTrigger OperateOnStateSpace
dem Datenraum

Tabelle 5.3: Befehlssatz der ANM

Der Befehlssatz hat die Aufgabe, Funktionalititen bereitzustellen, die das Arbeiten
des Simulators effizient realisieren, d.h. sowohl Befehle, die zur Simulation benétigt
werden, als auch Befehle fiir das abstrakte Debuggen der Maschine vorritig zu hal-
ten. Die nichtmodulare Netzmaschine besitzt in ihrer derzeitigen Version 27 Maschi-
nenbefehle, die sich nach ihrem Aufgabengebiet (siehe Tabelle 5.3) differenzieren

lassen:

Die Befehle fiir den Update von Netzobjekten und die Administration von Transi-
tionen fithren Transaktionen auf mehreren Betriebsmitteln der Maschine durch und

sind speziell an die Simulation angepaflt worden.

Die Befehle, welche die Kontrollstrukturen realisieren, basieren auf folgendem

Kalkiil: Das Ergebnis eines ausgefiihrten Tests wird mit einem logischen und mit
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dem Wert des Statusregisters verkniipft. So ist es moglich, mehrere Tests aufeinan-
derfolgend auszufiihren. Dies ist z.B. notwendig, wenn die Stellen aus dem Vorbe-
reich einer Transition nicht vollstdndig in einem 32-Bit Tupel allokiert werden konn-
ten und somit von zwei Befehlen abgetestet werden miissen. So setzt beispielsweise
der Befehl SetLastBoolOperationFlag das Statusregister, damit alle Testoperationen

einen definierten Startzustand besitzen.

Die Befehle, welche die Kommunikation mit dem Datenraum realisieren, sind mit
einer eindeutigen Referenz parametrisiert. Der Datenraum erkennt eigensténdig, ob
eine boolesche Bedingung abgetestet oder eine Datentransformation angestoflen wer-
den soll. Die Vergabe der eindeutigen Nummer ist bereits vor der Ubersetzung der
AADL Sperzifikation in die Netzebene realisiert.

5.1.3 Compilation von nichtmodularen AADL Petri-Netzen
in Code fiir die ANM

Die Codegenerierung fiir AADL Petri-Netze wird in drei Schritten durchgefiihrt:

1. Um ein optimales Laufzeitverhalten der abstrakten Netzmaschine fiir ein gege-
benes Netz gewihrleisten zu kénnen, mufl eine Reorganisation der Netzobjekte
vorgenommen werden, um die irreguldre Graphstruktur zu optimieren. Durch
eine Umsortierung der Netzobjekte, basierend auf einer topologischen Analyse
des Netzes, soll erreicht werden, dafl der gesamte Vorbereich bzw. Nachbereich
einer Transition in einem einzigen 32-Bit Tupel allokiert und parallel abge-
testet werden kann. Zur Konstruktion dieses Abhéngigkeitsgraphen wird die
Flufirelation des Petri-Netzes benutzt. Dieser Graph kann jedoch mit Zyklen
durchsetzt sein, so daf§ das normale topologische Sortierverfahren [Wir86] nicht
angewendet werden kann. Die Umstrukturierung mufl der ANM als bijektive
Funktion zur Laufzeit zugénglich sein, um in einer Debugphase die Referenz
zu den originalen Netzobjekten wieder herstellen zu kénnen.

2. In der nachfolgenden Phase wird die Generierung des Maschinencodes fiir alle

Transitionen im Petri-Netz vorgenommen, die in weitere vier Phasen zerfillt:

(a) Erzeugung des Check!*-Codes Diese Funktion hat die Aufgabe, die Ak-
tiviertheit einer Transition beziiglich der Belegung Threr Semaphor- und
KontrollfluBstellen im Vorbereich zu iiberpriifen. Es werden somit Bit-
masken generiert, die an der Position ein Bit tragen, deren referenzierte

Stellen abgetestet werden miissen. Die Realisation der Funktionalitét des
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Codesegment Beschreibung
(1) SetLastBoolOperationFlag Setze fiir den Test das Test-Flag auf true
(2) for all related 32-Bit Tupel do Setze alle Bits in dem Testpattern auf 1,
CheckBlackToken index pattern | die eine wie o.g. Stelle referenzieren
done
(3) ReturnFromSubroutine Springe zur aufrufenden Funktion zuriick
Tabelle 5.4: Codesequenz Check}“-Funktion
Codes wird in Tabelle 5.4 erldutert. Der Status der Maschine nach Abar-
beitung des Codesegmentes gibt Auskunft iiber die potentielle Aktiviert-
heit der Transition .
(b) Erzeugung des Check;{*-Codes
Codesegment Beschreibung
(1) SetLastBoolOperationFlag Setze fiir den Test das Test-Flag auf true
for all s €™ t do
(2) CheckBlackToken index pattern | Triggerstelle mit schwarzem Token belegt?
(3) JumpOnTrue 10 True: Springe zum ersten Befehl nach der Schleife
(4) SetLastBoolOperationFlag Setze fiir neuen Test das Test-Flag auf true
(5) CheckGreyToken index pattern | Triggerstelle mit grauem Token belegt?
(6) UnsetGreyToken index pattern | Graues Token weg und ggf. schwarzes Token setzen
(7) JumpOnTrue 2 Wenn kein graues Token = Check;* = false
(8) ReturnFromSubroutine Springe zur aufrufenden Funktion zuriick
9) EvaluateTrigger refNo Evaluiere die Bedingung iiber den Datenraum
(10) JumpOnTrue 2 false: kein schwarzes Token = Check]* = false
(11) ReturnFromSubroutine Springe zur aufrufenden Funktion zurtick
(12) SetBlackToken index pattern Bedingung war true = schwarzes Token fiir ¢
done
(13) ReturnFromSubroutine Springe zur aufrufenden Funktion zurtick.

Tabelle 5.5: Codesequenz Check;-Funktion

Diese Funktion testet die eigentliche Aktivierung der Transition ¢ ab.
Aufbauend auf der Voraussetzung, dafl die potentielle Aktiviertheit von
t gegeben ist, braucht in dieser Funktion nur die Markierung der Trig-
gerstellen im Vorbereich von ¢ iiberpriift werden. Sollte eine Triggerstelle
mit einem grauen Token belegt sein, so ist zu iiberpriifen, ob die Bedin-
gung iiber dem Datenraum wahr ist. Dies kann aber nur sequentiell fiir
jede Stelle erfolgen. Sollte sich bei einer Evaluation der Bedingung her-
ausstellen, daf} sie nicht erfiillt war, so ist die Transition nicht aktiviert,

unabhéngig von der Evaluation der Bedingung der anderen Triggerstel-
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len. Im erfolgreichen Fall wird das graue Token durch ein schwarzes Token
ersetzt. Somit ergibt sich die Befehlsstruktur auf Codeebene laut Tabelle
5.5.

Als Optimierung fiir den Code der ANM ist eine Verkniipfung der Befehle
2-12 zu einem einzigen Maschinenbefehl moglicherweise schneller in der
Ausfiihrung, da Zyklen der ANM fiir die Befehlsinterpretation eingespart
werden. Dieser Ansatz wurde jedoch nicht realisiert, da eine Erweiterung
der Operandenzahl von 2 auf 4 fiir die ANM die Folge wire, was einen

groflen Overhead nach sich ziehen wiirde.

Erzeugung des F'ire;-Codes

Die Uberpriifung, ob eine Transition nicht nur potentiell, sondern auch
wirklich aktiviert ist, d.h. auch alle Bedingungen iiber den Datenraum
der Triggerstellen erfiillt sind, wird von dem Fire-Code der Transition

iiberpriift. Nach diesem Test gibt es zwei Varianten der Codeausfithrung:

Der Test schlug fehl und die Transition mufl aus der Menge der poten-
tiell aktivierten Transitionen entfernt werden. Im anderen Fall wird die
Transformation der Transition auf dem Datenraum ausgefiihrt und das
Tokenspiel angestoflen. Zum Ende miissen noch alle benachbarten Tran-
sitionen beziiglich ihrem ggf. neuen Aktiviertheitszustand administriert
werden. Die Struktur des realisierenden Codes ergibt sich nach Tabelle
5.6.

Codesegment Beschreibung
(1)  JumpToSubroutine Check]! Teste, ob alle s €™ ¢ Schwarz markiert sind
(2)  JumpOnTrue 3 True: Springe zur Datenraumtransformation
(3)  MoveT23toTO index pattern Deaktiviere ¢
(4) EOT Ende der Aktionen von ¢
(5)  OperateOnStateSpace refNo Fiihre Transaktion auf Datenraum aus
(6)  UnsetBlackToken index pattern | Entferne Token von "¢
(7)  SetBlackToken index pattern Setze schwarze Token auf ¢4¢!
(8)  SetGreyToken index pattern Setze graue Token auf ¢con®
(9)  CaseX index pattern oder Variabler Administrationscode fiir
MoveXtoY index pattern alle t € MayBeActBy; U DeactBy;
(10) EOT Ende der Aktionen von ¢

Tabelle 5.6: Codesequenz Fire,-Funktion

3. Erzeugung von Code fiir die Initialisierung der Betriebsmittel der ANM fiir
das aktuelle Netz
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In dieser Phase wird eine Codesequenz erzeugt, in dessen Abarbeitung die
Mengen, welche die Zustandsmengen der Transitionen und Stellen reprisen-
tieren, entsprechend der Startmarkierung initialisiert. Dieser Code wird von
der Maschine ausgefiihrt, bevor die Konfliktlosungsstrategie die erste potentiell

aktivierte Transition nach dem Prinzip der zufilligen Auswahl selektiert.

5.1.4 Simulation modularer AADL Petri-Netze

Ein AADL Petri-Netz, wie bisher eingefiihrt, beschreibt das Verhalten einer ge-
schlossenen Hardwarekomponente. Damit das Zusammenspiel vieler Komponenten
inklusive des notwendigen Informationsaustausches simuliert werden kann, werden
die bisherigen Netze weiter differenziert und um eine Interfacebeschreibung ange-
reichert, mit deren Hilfe eine Komposition der Netze semantisch konform zu der
abstrakteren AADL-Ebene erfolgen kann. Diese modularen AADL Petri-Netze wer-

den im folgenden Basisnetze genannt.

Eine Struktur, mit deren Hilfe eine gewiinschte Verkniipfung von Basisnetzen erfol-
gen kann, wird als Topologie bezeichnet. Sie wird aus AADL Refinementarchitektu-
ren abgeleitet. Eine Simulation eines Designs geht somit immer von einer gegebenen
Topologiebeschreibung aus. Von ihr wird ein Topologiebaum abgeleitet der die re-
ferenzierten Basisnetze und deren Interfacebeschreibungen beinhaltet, so dafl ein

einziges logisches AADL Petri-Netz entsteht, welches simuliert werden muf.

Um alle beteiligten Basisnetze zu einem einzigen Netz verkleben (linken) zu kénnen,
miissen folgende Operationen durchfiihrbar sein, die auf dem ersten Blick unverein-

bar mit einer modularen Compilation der Netze zu sein scheinen:

e Unifikation von Stellen aus verschieden Basisnetzen
e Integration von Kanten zwischen Basisnetzen
e Paralelles Ausfithren von Transitionen aus verschieden Basisnetzen, die die

synchrone Kommunikation realisieren

In den folgenden Kapiteln werden notwendige Definitionen und Adaptierungen der
vorgestellten Compilationsschemata eingefiihrt. Hieran schlief§t sich die Beschrei-
bung des AADL-Netz Linkers an, der das Verkleben der Basismodule anhand einer
Topologiebeschreibung durchfiihrt.
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5.1.4.1 Modulares Simulationsszenario

Um das komplexe Zusammenspiel der Teilkomponenten besser erldutern und moti-
vieren zu konnen, sei hier der Datenflul des Systems mit Hilfe einer Graphik (siehe
Abbildung 5.3) visualisiert.

ADTN Datenbasis

Netz 1 Netz2 Refinement-Architektur

ANM Code | Link Information | Interface | Basisnetz | Basisnetz | Interface | Link Information | ANM Code Topologie

4{ AADL Petrinetzcompiler }7

}UNIXC—CompiIer }

I i

‘ AADL Petrinetzlinker %

Simulator _ Debugger
Bibliothek UNJX C'Comp"jr Bibliothek

‘Simulator ‘ ‘ Debugger ‘

Abbildung 5.3: Simulationsszenario modularer AADL Petri-Netze

Mit Hilfe verschiedener Tools, z.B. dem AADL Struktureditor, werden AADL Petri-
Netze in der Datenbasis abgelegt. Hierbei handelt es sich um Netzobjekte und deren
Datenrdume, die aus einer Compilation heraus generiert wurden, sowie die zugehori-
ge Interfacebeschreibung. Desweiteren werden auch von Refinementarchitekturen

abgeleitet Topologiebeschreibungen in der Datenbasis verwaltet.

Der Netzcompiler kann ein Basisnetz mit seinem Interface einlesen und Code fiir die
ANM erzeugen, der durch einen konventionellen C-Compiler in Objektcode iiber-
setzt wird. Neben den schon bekannten Codesegmenten werden die fiir die modulare

Simulation notwendige Servicecodemodule generiert (siehe Kapitel 5.1.4.5).

Der Netzlinker kann nun anhand der Topologiebeschreibung die Teilnetze verkleben.
Hierzu werden alle compilierten Codemodule der Basisnetze und ein neu generierter
Linkcode zu einem ausfiihrbaren Programm zusammengefiigt. Durch Linken einer
Simulations- bzw. Debuggerbibliothek wird entweder ein Simulator oder ein Debug-
ger fiir das AADL Modul generiert, mit dem nun alle Simulations- bzw. Debugliufe
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durchgefiihrt werden.

5.1.4.2 Modulare AADL Petri-Netze

Das Verkleben der AADL Petri-Netze geschieht auf logischer Ebene analog zur Kom-
position von AADL Modulen [DDG"89]. Hieraus folgt die Notwendigkeit, daf8 sich
das Verkleben der Netzobjekte als eine Unifikation von AADL Variablen des In-
terfaces, im folgenden als AADL Objekte bezeichet, darzustellen hat. Jedem AADL
Objekt ist hierbei eine Vielzahl von Netzobjekten zugeordnet [D697], die anhand
der von einer Refinementarchitektur abgeleiteten Topologiebeschreibung modifiziert

werden miissen.

Die synchrone Kommunikation zwischen Teilmodulen eines AADL Designs wird
wie bei CSP [HoaT78] durchgefiihrt und wird den dort postulierten Anforderun-
gen gerecht. Desweiteren wird das Prinzip der Shared Memory Kommunikation
unterstiitzt. Hierbei wird das Konzept der Asynchronen Ports nicht explizit un-
terstiitzt, sondern auf den Zugriff auf Shared Memory abgebildet [Kor90].

Da mehrere Inkarnationen eines Basisnetzes in einer Topologiebeschreibung referen-
ziert werden konnen, resultieren hieraus Konflikte zwischen Namen und Bezeichner
der compilierten Teilnetze und der dazugehorigen Datenrdume. Diese Konflikte las-
sen sich durch eine Namenskonvertierung vor dem Verkleben der Teilnetze 16sen.

Hierbei wird jedem Bezeichner eine eindeutige Inkarnationsnummer zugeordnet:
(Inkarnation, Bezeichner)

Um eine Verklebung der Netze durchfiihren zu konnen, werden noch weitergehende
Informationen benétigt, die sich auf AADL Objekte aus der AADL Schnittstellende-
finition beziehen. Sie stellt eine Abbildung dar, die jedem AADL Objekt eine Menge
von Netzobjekten zuordnet, die bei einem eventuellen Verkleben des zugeordneten
AADL Objektes beriicksichtigt werden miissen. Es werden folgende drei Mengen von
AADL Objekten, welche eindeutig durch ihren Namen und eine Inkarnationsnum-

mer gegeben sind, unterschieden:

1. P; als Menge der Speicherplatzparameter und asynchronen Ports. Jedem p, €
P, werden folgenden Netzobjekte zugeordnet:

e Eine Menge von zugeordneten Semaphorstellen. Hierbei wird jeder Se-
maphorstelle als weitere Information noch ihr Level der zu schiitzenden

Critical Section und ihre Inkarnationsnummer zugeordnet.
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Eine Menge der Triggerstellen, die ps in ihrer Bedingung referenzieren.

Eine Menge der Transitionen, die eine Transformation auf p, durchfiihren.

Eine Menge der Triggerstellen ohne Bedingung, die von Transitionen, die

ps einen neuen Wert zuweisen, mit einem Token belegt werden miissen.

Einem Zweitupel (i, ), welches eindeutig einen Speicherplatz fiir ps; im

modular aufgebauten Datenraum zuordnet.

2. P; als Menge der Synchronen Inports. Jedem p; € P; werden folgende Netzob-

jekte zugeordnet:

e Eine Semaphorstelle fiir die Uberwachung des synchronen Kanals.
e Einer Triggerstelle als Flag, dessen Markierung symbolisiert, ob p; an
einem Kanal angeschlossen ist.

e FEine Input-Transition, welche die Kommunikation durchfiihrt.

3. P, als Menge der synchronen Outports. Jedem p, € P, werden folgende Netz-
objekte zugeordnet:

e Eine Semaphorstelle fiir die Uberwachung des Synchronen Kanals.
e Einer Triggerstelle als Flag, dessen Markierung symbolisiert, ob p, an

einem Kanal angeschlossen ist.

Eine Output-Transition, welche die Kommunikation durchfiihrt.

Einer Triggerstelle, welche mit dem Pattern annotiert ist, mit dem die

Transition matched.

Diese Struktur, welche AADL-Objekte und AADL Petri-Netzobjekte in Relation
stellt, wird als Interface bezeichnet und kann formal wie folgt angegeben werden:
Definition 5.2 AADL Interface eines Basisnetzes.

Zu einem gegebenen Basisnetz BN ist ein Interface eine Struktur der Form
Igny = (A0, ASS)
mat

e AO = P, U P, U P,, die Menge der AADL Objekte (Menge der Speicherplatz-
parameter, asynchronen Ports, synchronen In- und Outports),

o ASS = ass, U ass; U ass, als Menge von Funktionen, welche Netzobjekte an
AADL Objekte binden:

asss . Ps — (N X N) X 2(N><N><Ssemaph07‘) X QSTTiggeTnonal X 2Tn07‘mal X QSTTiggeTno_cond
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aSSi : -F)Z — 2(SSemaphorXSTriggerno_cond XTinput)

U/SSO : PO — Q(SSemaphorXStriggerno_Cond XToutputXStriggerpm) o

Damit die Komposition der Petri-Netze anhand einer Topologiebeschreibung sinnvoll
durchgefiihrt werden kann, mufl das Interface gewissen Wohlgeformheitseigenschaf-

ten geniigen, die in der folgenden Definition dargestellt sind:

Definition 5.3 Wohlgeformtes Interface.

Ein Interface Ign zu einem Basisnetz BN wird als wohlgeformt bezeichnet, gdw.

e alle in ass, referenzierten Speicherplitze im Datenraum existieren,

o fir ((i,7), sem,tri,trans, nvset) € assy(p) gilt:

— tri enthdlt genau die Triggerstellen, die von dem (i, j) zugeordneten Spei-
cherplatz abhdingen,

— trans enthdlt genau die Transitionen, die auf den (i, j) zugeordneten Spei-
cherplatz schreiben,

— sem enthdlt genau einen Semaphor, der die Synchronisation mit parallel
laufenden Architekturen durchfihrt (Er tragt die Critical Section Nummer
0),

— pro Critical Section existiert fiir jeden externen Speicherplatz s ein Sema-
phor, der den Zugriff auf den Speicherplatz innerhalb der Critical Section

schiitzt.

e cine Input bzw. eine Output Transition wird mazximal an einen synchronen
Port gebunden wird,

e die Enabling Triggerstelle jeder Input bzw. Output Transition ist nur iber eine
Enabling Kante mit der Input Transition verbunden ist,

e ¢cs genau eine Enabling Kante, die von der Pattern Matching Triggerstelle zu

der thr zugeordneten Transition fihrt, gibt. o

Nachdem nun das Interface zu einem AADL Petri-Netz vorgegeben ist kénnen nun
modulare AADL Petri-Netze definiert werden:

Definition 5.4 Modulares AADL Petri-Netz.

Ein Modulares AADL Petri-Netz ist eine Struktur, die aus einem Basisnetz und ei-
ner Interfacebeschreibung aufgebaut ist, die den o.q. Wohlgeformtheitseigenschaften
entsprechen:

MN := (BN x I)
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5.1.4.3 AADL Refinementarchitekturen

Eine AADL Refinementarchitektur ist eine Struktur, in der die Verbindungsstruk-
tur von AADL Modulen (Subarchitekturen) spezifiziert werden kann. Verbindungen
zwischen synchronen und asynchronen Ports von AADL Modulen werden in Struk-
turen der Topologiebeschreibung transformiert. Desweiteren konnen innerhalb einer
AADL Refinementarchitektur Speicherplitze definiert werden, auf die alle Subkom-

ponenten gemeinsam zugreifen konnen.

Eine hierarchisch aufgebaute AADL Refinementarchitektur wird bei ihrer Uberset-
zung in eine Topologiebeschreibung in einen Operatorbaum iibersetzt, welcher die
Netze der Subarchitekturen referenziert. Die Operatoren selber greifen iiber AADL
Interface Objekte auf die Komponenten der Basisnetze zu. Da die Bezeichner aller
Netzobjekte neben ihrem Namen auch die Inkarnationsnummer des Netzes enthal-
ten, lassen sich alle Namenskonflikte auflésen. Der Aufbau des Operatorbaumes wird

mit Hilfe von drei Operatoren vorgenommen:

1. rs-Operator:
Er 16st Namenskonflikte auf, welche z.B. durch mehrere Inkarnationen eines
Basisnetzes entstehen kénnen.
2. con-Operator:
Er verbindet zwei Netze.
3. glueNet-Operator:
Er verbindet Komponenten eines Netzes zu einem einzigen Netz und erzeugt

ein neues Interface.

Um den Aufbau des Operatorbaumes besser nachvollziehen zu kénnen, sei hier ein

kleines Beispiel angeben:
glueNet(con(rs(1, MC68040),7s(2, RAM1)), topo. . .])

In den folgenden informellen Definitionen der Netzoperatoren sei ID = (Cardinal x
String) die Menge der eindeutigen Bezeichner fiir P;, P; und P, aus Definition 5.2.
Die detaillierte formale Definition der Operatoren ist in [Kor90] gegeben.

Definition 5.5 rs-Operator.

Der Operator rs setzt die Subarchitekturnummer auf einen neuen Wert. Diese Num-

mer ist die erste Komponente eines AADL Bezeichners.
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Gegeben sei ein Basisnetz N' = (BN',I') und eine Zahl i. Der rs-Operator setzt die

Subarchitekturnummer von N' auf i:
N = (BN,I) :=rs(i, N'),
mat

1. Stellen, Transitionen und Kanten bleiben durch die Anwendung des rs-Operators
unberihrt.

2. Alle im Interface referenzierten Netzobjekte werden in der ersten Komponente
des ID auf den Wert i gesetzt. o

Definition 5.6 con-Operator.

Gegeben seien zwei Netze N' = (BN',I') und N" = (BN",I"). Der con-Operator
ist auf N' und N" anwendbar, wenn die Interfaceobjekte der beiden Netze unter-

schiedliche Inkarnationsnummern haben:

Sei con auf N und N" anwendbar. Er verbindet die Netze dann wie folgt:
N = (BN, I) :=con(N',N"),

mat

1. Die Mengen der Stellen und Transitionen von N’ und N" werden disjunkt verei-
nigt. Die Netzobjekte aus N" erfahren dabei eine Erhéhung ihrer Netznummern
um die Anzahl der Teilnetze, die in N' referenziert werden.

2. Alle Kanten werden an die Renummerierung der Netzobjekte in N" angepajst.

3. Alle von N" exportierten AADL Objekte werden ebenfalls an die Renummerie-
rung angepaft.

4. Der Datenraum wird vereinigt und an die Renummerierung beziglich N" ange-
paft. o

Definition 5.7 glueNet-Operator.

Der Operator glueNet wird auf ein Netz N' angewendet und definiert ein neues Netz

N, welches entsprechend topo verklebt ist:
N = (BN, I) := glueNet(N', topo),

wobei topo € TopoGlueNet ist, mit TopoGlueNet als die kleinste Menge, fir die
gilt:
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. Es werden die Semaphoren fir den Zugriff auf externe Ports und externe

Speicherplitze verklebt. Diese Funktionalitit wird von dem glueSem-Operator
realisiert®.

Es werden Delivering- und Consuming-Kanten zwischen allen Transitionen, die
auf gemeinsamen Ports und Speicherplitze schreiben, und Triggerstellen, die die-
se Objekte referenzieren, gezogen. Das Finfiigen redundanter Kanten ist erlaubt
(delConsArc-Operator).

Es werden Delivering Kanten zwischen speziellen Transitionen und Stellen ein-
gefiigt, die im Interface von Storage AADL Objekten referenziert werden; bis auf
die Kanten und zwischen Stellen und Transitionen, die zum selben externen Spei-
cherplatz gehdren(delArc-Operator).

Es werden die Enablingstellen der an einen Kanal angeschlossenen Input- und
Output-Transitionen geldscht (delTri-Operator).

Es werden die Input- und Output-Transitionen eines Kommunikationskanals
paarweise verklebt und die passenden Triggerstellen erzeugt, indem die Pat-
tern der Input-Transitionen an die Pattern Matching Stellen angeheftet werden
(syncLink-Operator).

Fiir das neu generierte Netz wird ein neues AADL Interface mittels der Opera-

toren expP;, expP; und expP, erzeugt. o

Damit das Verkleben durch den glueNet-Operator korrekt durchgefiihrt werden

kann, muf} er folgende Wohlgeformheitseigenschaften gentigen:

Definition 5.8 Wohlstrukturierter glueNet-Operator.

Der Operator glueNet heifit wohlstrukturiert, wenn er folgende Bedingungen
erfillt:

1.
2.

Ein Semaphor darf maximal einmal verklebt werden

Ein asynchroner Port bzw. externer Speicherplatz darf nur in einer der beiden
Operatoren delConsArc bzw. del Arc referenziert werden.

Ein synchroner Port darf mazimal an einen Kanal angeschlossen bzw. exportiert
werden.

Wird eine Menge von Speicherplitzen exportiert, so miissen die entsprechenden
Semaphoren der Critical Sections verklebt werden und den selben Speicherplatz

referenzieren.

4Alle Operatoren der Topologiebeschreibung (glueSem, delTri, delConsArc, delArc, syncLink)

werden auf Inter faceObject € 2'P # () angewandt.
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5. Alle Objekte, die exportiert werden, haben unterschiedliche Bezeichner. o

Im folgenden wird immer davon ausgegangen, daf3 alle Strukturen und Operatoren

ihren Wohlgeformheitseigenschaften entsprechen.

5.1.4.4 Adaption der ANM

Die abstrakte Netzmaschine benétigt nur wenige Erweiterungen, um modulare
AADL Petri-Netze simulieren zu kénnen. Hierbei handelt es sich um Erweiterun-

gen der Betriebsmittel und des Maschinenbefehlssatzes.

Erweiterungen der Betriebsmittel

Die Erweiterungen folgen ausschlieflich aus der Realisierung der synchronen Kom-
munikation zwischen AADL Modulen auf Petri-Netzebene. An einen synchronen
Port wird jeweils zur Linkzeit des Systems eine Menge von Input- und Output-
Transitionen gebunden. Da Input-Transitionen in der Semantik der modularen
AADL Petri-Netze nicht in der Lage sind, eine Kommunikation zu initiieren, d.h.
eine kommunikationsbereite Output-Transition auszuwéahlen, muf} eine Differenzie-
rung eingefiihrt werden. Um die Input-Transitionen getrennt von den restlichen
Transitionen verwalten zu konnen, wurde fiir sie eine getrennte isomorphe Struk-

tur geschaffen, in der sie nicht fiir die Konfliktlosungsstrategie zugreiftbar sind.

Desweiteren bendtigt die ANM eine Struktur, in der sich die Startadressen der
Check;* Funktionen der Input-Transitionen abspeichern lassen. Die Check;* Funkti-
on einer Input-Transition wird aus einer anderen Funktion heraus aufgerufen. Sie hat
die Aufgabe, aus der Menge der moglicherweise aktivierten Input-Transitionen, wel-
che dem gleichen Kommunikationskanal zugeordnet sind, zufillig eine aktive zu se-
lektieren. Dabei fallen administrative Aufgaben an, die zusétzlich von dieser Funkti-
on ausgefiihrt werden miissen. Damit die ANM sich die Codestartadresse einer kom-
munikationsbereiten Input-Transition merken kann, welche von einer temporiren

Sub-ANM berechnet wurde, wird eine weitere Struktur benotigt.

Die Berechnung einer kommunikationsbereiten Partnertransition basiert auf einer
tabellenartigen Struktur, in der jedem Kommunikationskanal seine angeschlossenen

Input-Transitionen zugeordnet sind.

Formal lassen sich diese Erweiterungen wieder in AADL spezifizieren, wobei die
Konstanten MAXChannels und MAXChannelTransitions als Designparameter der
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Beschreibung ANM - Befehl

Update Netzobjekte | SetInputTO UnsetInputTO
SetInputT1l UnsetInputTl
SetInputT23 UnsetInputT23

Administrationscode | MoveInputTOToInputT23 MoveInputT23ToInputT1
MoveInputTOToInputT1l InputCase2
InputCaseb InputCase68

Kontrollstrukturen JumpDynamicToSubroutine tInTo
tInInputT23

Tabelle 5.7: Erweiterung des Befehlssatzes der ANM

Architektur anzusehen sind:

type
CommunicationChannels

1. .MAXChannels,

1. .MAXChannelTransitions

TransitionPerChannel

storage
StartAdrPartner = ProgramAddress,
Channels = array [CommunicationChannels] of

array [TransitionPerChannel] of AmountTransitions,

StartATCode = array [AmountTransitions] of ProgramAddress,
IsInputOK = array [AmountTransitions] of ProgramAddress,
InputTO,InputTl = array [SizeOfTransitions] of pattern,
InputT23 = array [SizeOfTransitions] of pattern

Erweiterungen des Maschinenbefehlsumfanges

Die Erweiterungen ergeben sich aus der Verwaltung der neuen Betriebsmittel der
ANM und der Notwendigkeit, eine aktive Input-Transition fiir eine selektierte

Output-Transition zu bestimmen:

Als Ausnahme von dieser kanonischen Struktur ist der SearchPartner Befehl zur
Bestimmung eines Kommunikationspartners beziiglich eines gegebenen Kanals anzu-
sehen. Er sucht aus der Menge der an einen Kommunikationskanal angeschlossenen
Input Transitionen zufllig eine Transition aus, die aktiv ist und deren Pattern fiir

die gerade aktive Output-Transition matched.
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Die Realisierung dieser Funktionalitit kann auf Grund der sehr komplexen Berech-
nungsschritte nicht auf ANM Ebene mittels eines einzigen Maschinenbefehls durch-
gefithrt werden. Es wird deshalb temporir eine Sub-ANM inkarniert, welche die

notwendigen Berechnungsschritte auf Basis eines , System-Interupts® berechnet.

5.1.4.5 Modulare Codegenerierung

Durch die Moglichkeit, mehrere modulare AADL Petri-Netze gemeinsam als ein
System simulieren zu konnen, ergibt sich die Notwendigkeit, diese Funktionalitét
effektiv im Code der Transition zu verankern. Dies wird mittels einer Differenzierung

der Netzobjekte in zwei disjunkte Teilklassen erreicht:

1. Objekte, die durch eine Interfacebeschreibung referenziert werden und
2. Objekte, die zum Kern des Basisnetzes gehoren, d.h. keine Referenz auf AADL
Interface Objekte haben.

Fiir die im Interface referenzierten Netzobjekte mufl die Méglichkeit geschaffen wer-
den, daf} auf sie auch nach der Compilation noch modifizierend zugegriffen werden
kann, da ihre Netzstruktur durch das Linken verdndert werden kann. Folgende Mo-

difikationen sind moglich:

1. nachtréigliches Einfiigen von Kanten
2. nachtrigliches Loschen von Stellen und deren assoziierten Kanten
3. Unifizieren von Stellen

4. Verkleben von Transitionen

Fiir alle AADL Objekte, die im Interface referenziert werden, ergeben sich jedoch aus
der Wohlgeformtheit der Basisnetze nur eingeschrénkte, in ihrer Struktur immer wie-
derkehrende, Update-Anforderungen durch das Verkleben der Basisnetze. Alle o.g.
Update-Funktionalititen sind durch zusétzliche Maschinenbefehlssequenzen, den so
genannten Servicefunktionen, realisiert, die durch Subroutine Calls ausgefiihrt wer-
den konnen. Fiir die Compilation der Petri-Netze in Code fiir die ANM ergeben sich

zur modularen Codegenerierung folgende Anderungen:
1. Die Codegenerierung ist von der Interfacebeschreibung abhingig

2. Parametrisierung der Basisnetze und Servicefunktionen:

e Adressen fiir reallokierbare Stellen
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e Startadresse des Maschinencodes

Startadressen der Mengenkodierungen von Ty, 17, Ths

Startadressen der Markierungen der Stellen

Startadressen einzufiigender Codestiicke

Adressen unifizierter Stellen

Referenzen auf den assoziierten Datenraum
3. Bereitstellung von Servicecodemodulen fiir den Update von Interface-Objekten

4. Implementierung eines Kommunikationsprotokolls fiir die synchrone Kommu-

nikation

Eine wichtige Anforderung fiir die Modularitit des erzeugten Maschinencodes ist die
Reallokationsfidhigkeit und Parametrisierbarkeit des erzeugten Codes. Dies wird mit
Hilfe von Codemodulen verwirklicht. Alle logisch zusammenhéngenden Daten, z.B.
compilierte Basisnetze und Servicefunktionen, werden von Funktionen gekapselt,
welche minimal parametrisiert sind. Es ist somit keine Information iiber ihren Kern
zur Linkzeit notwendig und die Funktionen kénnen als Black Boxes gleich vom Linker

benutzt werden. Als Parameter werden nur die o.g. Parameter benotigt.

Synchrones Kommunikationsprotokoll

Die Realisierung der synchronen Kommunikation iiber ein Protokoll ist fiir das
Verstandnis des Firecodes von Input- und Output-Transitionen notwendig und wird

hier nur informell eingefiihrt (siehe [Kor91]).

An einem Kommunikationskanal sind synchrone Input- und Output-Ports ange-
schlossen, welche die baumartige Verbindungsstruktur beschreiben. Im Gegensatz
zur Semantikdefinition, die die Input- und Output-Transitionen paarweise verklebt,
wird die Kommunikation durch ein Protokoll realisiert. Trotz der Input- und Output-
Guards ist dieses Protokoll wesentlich einfacher als ein CSP Protokoll [Hoa78], da
kein Protokoll fiir parallel laufende Prozesse realisiert werden mufl. Die Auswahl-
strategie stellt einen Scheduler dar, in dem das Protokoll integriert ist und der den
parallelen Ablauf simuliert. Ein weiterer Grund fiir dieses Realisierung liegt in der se-
paraten Compilation der Basisnetze, da erst zur Linkzeit eine logische Verkniipfung
der Input- und Output-Transitionen durchgefiihrt werden braucht und somit das
vorcompilierte Netz keine Informationen fiir die spétere topologische Einbettung

benotigt.
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Das Protokoll wird wie folgt realisiert: Jede Input-Transition, die in der Menge
T,3 liegt, wartet darauf, dafl sie von einer Output-Transition, die an dem selben
Kanal angeschlossen ist, ausgewihlt wird. Wird eine Output-Transition von der
Auswahlstrategie ausgewahlt, sucht sie unter der Menge der Input-Transitionen, die
am selben Kanal angeschlossen sind und in 753 liegen, zuféllig eine aus, mit deren
Pattern das Output-Pattern matcht.

1. Realisierung des Protokolls aus Sicht der Input-Transitionen
Wechselt eine Input-Transition ihren Aktiviertheitszustand nach T3, werden die
Pattern Matching Stellen aller Output-Transitionen dieses Kanals mit einem
grauen Token belegt und ihr Aktiviertheitszustand mittels des A4 Admincodes
neu bestimmt.

2. Realisierung des Protokolls aus Sicht der Input-Transitionen
Wird eine Output-Transition von der Auswahlstrategie ausgewihlt, so wird mit
der Check]! ihre Aktiviertheit iiberpriift. Ist dies der Fall, wird zufillig aus der
Menge der aktiven, am gleichen Kanal angeschlossenen, Input-Transitionen ei-
ne ausgewahlt, deren Pattern matcht und beide Transitionen werden gefeuert.
Existiert keine solche Input-Transition, so wird das Token der Pattern Matching
Stelle entfernt und die Transition deaktiviert.

Tabelle 5.8 zeigt den Maschinencode, der von einer OQutput-Transition fiir eine selek-
tierte Input-Transition angesprungen wird und u.a. das Pattern Matching evaluiert.
Dieser Code wird von der Sub-ANM, die im Maschinenbefehl Search Partner ak-

Codesegment Beschreibung

tInInputT23 index pattern | Ist t potentiell aktiv

JumpOnTrue 2 Ja : weiter

EQT Nein: Springe zur aufrufenden Funktion zuriick
JumpToSubroutine Checkj* Ist ¢ aktiviert

JumpOnTrue 3 Ja: weiter

MoveInputT23ToInputTl index pattern | Nein: Deaktiviere ¢

EQT Springe zur aufrufenden Funktion zuriick
EvaluateTrigger netinder  idRef | Fiihre das Pattern Matching durch
EOT Springe zur aufrufenden Funktion zuriick

Tabelle 5.8: Codesequenz: Test von Input-Transition als Kommunikationspartner

tiviert wird, fiir jede selektierte Input-Transition ausgefiihrt, bis ggf. eine aktive
Input-Transition gefunden wurde.
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Servicefunktionen

Die Servicecodefunktionen dienen dazu, Funktionalititen, welche fiir das Linken der

compilierten Basisnetze benétigt werden, bereitzustellen. Fiir jedes AADL Objekt,

welches in einer Interfacebeschreibung referenziert wird, werden folgenden Funktio-

nen generiert (siehe Definition 5.7), die als Codemodule realisiert werden :

1. Die delConsArc Relation hat die Aufgabe, Triggerstellen eines AADL-Objektes

zu demarkieren und mit grauen Token zu belegen, und alle abhéngigen Transi-

tionen auf deren Aktiviertheit hin mit dem Case68-Admincode zu iiberpriifen:

Servicecodefunktionsname

Parameter

ANM-Befehle

NameDesBasisnetzes_-NameDesAADLObjektes DC()
Codeindex : Startadresse des Maschinencodes

OffPlace : Offset der Stellenmenge des Basisnetzes
OffTrans : Offset der Transitionsmenge des Basisnetzes
UnsetToken OffPlace pattern

SetGreyToken OffPlace pattern

Case68 OffTrans pattern

2. Die delArc Relation hat die Aufgabe, Triggerstellen eines AADL-Objektes mit

grauen Token zu belegen und alle abhéngigen Transitionen auf deren Akti-

viertheit hin mit dem A4-Admincode zu iiberpriifen:

Modulname | NameDesBasisnetzes_-NameDesAADLObjektes DA()

Parameter | Codeindex : Startadresse des Maschinencodes

OffPlace : Offset der Stellenmenge des Basisnetzes

OffTrans : Offset der Transitionsmenge des Basisnetzes

ANM-Befehle | SetGreyToken OffPlace pattern

A4 OffTrans pattern

3. Die glueSem Relation identifiziert nur Semaphorstellen, stellt aber selbst kei-

nen Servicecode zur Verfiigung. Vielmehr miissen zwei Funktionen fiir jeden

Semaphor zur Verfiigung gestellt werden, die

(a) einen unifizierten Semaphor mit einem Token belegen und benachbarte

Transitionen auf Aktiviertheit hin tiberpriifen oder

(b) von einem unifizierten Semaphor das Token entfernen und benachbarte

Transitionen auf Deaktivierung hin iiberpriifen.

Fiir die ANM bedeutet dies, das nach dem Tokenspiel der A2 bzw. A3 Ad-

mincode auszufiihren ist, der auch namensgebend fiir die Servicecodemodule
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ist:
Modulname

Parameter

ANM-Befehle

Modulname

Parameter

ANM-Befehle
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NameDesBasisnetzes_Semaphorld-A2()

Codeindex : Startadresse des Maschinencodes
OffTrans : Offset der Transitionsmenge des Basisnetzes
OffSema : Offset des unifizierten Semaphors
SemaPattern : Pattern des unifizierten Semaphors
UnsetToken OffSema SemaPattern

A2 OffTrans pattern

NameDesBasisnetzes_SemaphorId_A3()

Codeindex : Startadresse des Maschinencodes
OffTrans : Offset der Transitionsmenge des Basisnetzes
OffSema : Offset des unifizierten Semaphors
SemaPattern : Pattern des unifizierten Semaphors
AmountTrans : Anzahl der Transitionen der ANM
SetBlackToken OffSema SemaPattern

tInTO OffTrans pattern

JumpOnFalse 4

JumpToSubroutine Check!*(AmountTrans)
JumpOnFalse 2

MoveT0toT23 OffTrans pattern

4. Die syncLink Relation hat die Aufgabe, Pattern Matching Stellen eines syn-
chronen AADL-Outputobjektes mit einem grauen Token zu belegen und alle
abhéngigen Transitionen auf deren Aktiviertheit hin mit dem A4-Admincode

zu iiberpriifen:

Modulname

Parameter

ANM-Befehle

NameDesBasisnetzes_NameDesAADLObjektes_ OpmGA4()
Codeindex : Startadresse des Maschinencodes

OffPlace : Offset der Stellenmenge des Basisnetzes
OffTrans : Offset der Transitionsmenge des Basisnetzes
SetGreyToken OffPlace pattern

A4 OffTrans pattern

Fiir den Linker werden die Informationen iiber die Art und Grofle der zugreifbaren

Servicecodemodule fiir das compilierte Basisnetz noch in einer komprimierten Form

als weiteren Input fiir den Linkprozef} erzeugt.
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Modularer Firecode

Der Firecode der Transition fiir modulare AADL Petri-Netze besitzt alle Funktio-
nalitdten, die schon im Kapitel 5.1.3 erldutert wurden. Jedoch ergeben sich folgende

Erweiterungen der Codesequenzen in Abhéngigkeit vom Typ der Transitionen:

1. Normale Transition:
Nach dem Tokenspiel kann eine Input-Transition aktiviert worden sein, so dafl
fiir alle Output-Transitionen, die an dem gleichen Kanal angeschlossen wurden,
der Aktiviertheit mit dem OpmGA/ Code iiberpriift werden muf}. Desweiteren
werden, wenn notig, die DC,DA, A2 und A3 Codesegmente mit Subroutine Calls
angesprungen.

2. Tau Transitionen:
Bei ihnen entfillt im Gegensatz zu normalen Transitionen die Operation auf dem
Datenraum.

3. Output Transitionen:
Nachdem eine Output-Transition die eigene Aktiviertheit mit dem Check;' Code
festgestellt hat, wird weiterhin versucht, mittels des SearchPartner Subroutine
Calls eine passende aktivierte Input-Transition gesucht. Ist dies nicht der Fall,
deaktiviert sich die Transition. Konnte eine Partnertransition gefunden werden,
so wird ihr Maschinencode nach der Ausfiihrung des Admincodes der Output-
Transition angesprungen und ausgefiihrt.

4. Input Transition:
Der Code der Input-Transition unterscheidet sich nur in zwei Punkten von dem
einer normalen Transition. Zum einen ist die Aktiviertheit der Transition schon
abgetestet und gegeben; somit entfillt der Testaufruf von Check;!. Zum anderen
wird das Ende der Codesequenz nicht mit einem EQT-Befehl beendet, sondern
durch einen ReturnFromSubroutine-Befehl, da er ja auch von einen Subroutine

Call aus angesteuert wurde.

5.1.4.6 Linken der modularen AADL Petri-Netze

Der Linker generiert anhand einer Topologiebeschreibung, die von einer AADL Refi-
nementarchitektur abgeleitet wurde, ein lauffihiges Simulationsprogramm als Kom-
position der referenzierten Basisnetze. Das Linken der Module findet in drei Phasen
statt:

Zuerst wird inkrementell anhand des Topologiebaumes eine bottom-up Unifikation
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der AADL-Objekten auf Basis der Netzoperatoren durchgefiihrt. Am Ende dieses
Durchganges ist die baumartige Ableitungsstruktur mit ihrem Blockkonzept in eine
planare Struktur tiberfithrt worden.

Hiernach schlieft sich die Unifikation der Netzobjekte an, die sich auf die Komposi-

tion der Servicecodefunktionen abstiitzt.

In der letzten Phase werden alle Referenzen der Sprungadressen aufgelost, um keine
indirekten Spriinge mehr durchfithren zu miissen. Auch wird zusétzlicher Link- und
Initialisierungscode erzeugt, der dann zusammen mit den Kernbibliotheken zu einem

ausfithrbaren Programm zusammengefiigt werden kann.

Die einzelnen Phasen des Linkvorganges sind wie folgt aufgebaut:

Pass 1: Verkleben von AADL-Objekten

Aus Definition 5.7 des glueNet-Operators geht hervor, dafl alle unterhalb dieses
Operators im Topologiebaum vorkommenden Netzobjekte verbunden werden konne.
Durch einen postorder-Durchlauf wird der Baum abgearbeitet, wobei fiir jeden Funk-
tor des glueNet Operators separate Kopien der Mengen von AADL Objekten verwal-
tet werden, um auf eine ggf. spétere semantische Abdnderung der Operatoren nur
lokal reagieren zu miissen. Am Ende liegt eine flache Struktur der AADL Objekte

als Vorlage zum Linken auf Netz-Ebene vor.

Pass 2: Verkleben von Netzobjekten

In dieser zweiten Phase geschieht eine Differenzierung des Unifikationsverfahrens
anhand der verschieden zu vereinigenden Netzobjekte. Drei Klassen von Verdnde-

rungsstrukturen lassen sich ausmachen:

1. Verdnderung der Kantenstruktur durch die delConsArc-Relation:

Jede Transition, die eine Transformation auf einem AADL Objekt ausfiihrt,
das mit dem delConsArc-Operator verklebt wird, mufl alle laut Interfacebe-
schreibung referenzierten Triggerstellen des Gesamtnetzes administrieren. Dies
geschieht durch eine Sequenz von Maschinenbefehlen, die durch die Verbindung
aller Servicecodefunktionen des unifizierten AADL Objektes erzeugt und mit
einem ReturnFromSubroutine Befehl abgeschlossen wird. Die relativen Code-
startadressen werden durch Addition der Lingen der einzelnen Servicecode-

funktionen berechnet und zur finalen Adreflberechnung im Pass 3 kommuliert.
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Verdnderung der Kantenstruktur durch die delArc-Relation:

Dieser Operator hat eine dhnliche Semantik wie der delConsArc-Operator mit
der einzigen Ausnahme, das nur Transitionen in fremden Netzen administriert
werden diirfen. Somit werden fiir jedes Basisnetz eigene Codesequenzen gene-
riert, die die lokale Sequenz der Maschinenbefehle des Servicecodemoduls nicht

beinhalten.

2. Unifikation von Stellen durch die glueSem-Relation:

Werden AADL Objekte beziiglich der glueSem-Relation verbunden, so miissen
alle Semaphorstellen auf allen Critical Section Ebenen unifiziert werden. Dabei
wird zwischen Semaphorstellen oberster Ebene (der Aulenwelt sichbar) und
denen tieferer Ebene unterschieden. Alle Stellen der obersten Schicht werden
netziibergreifend zu einer einzigen Stelle unifiziert, wobei tiefergeschachtelte
Stellen unterer Critical Section Ebenen nur lokal unifiziert werden miissen. Mit
Hilfe einer Matrix deren Spalten Basisnetze und deren Zeilen Critical Sections
fiir ein zu verklebendes AADL Objekt referenzieren, kann die Anzahl der real
benotigten Semaphorstellen berechnet werden. Durch diese Unifikation kann
aber der notwendige A2- bzw. A3 Admincode hinfillig werden. Durch verwal-
ten von read/write-Listen kann dann noch der Aufruf dieser Codesequenzen

optimiert werden.

3. Synchrone Kommunikation initiiert durch die syncLink-Relation:

Ahnlich der delConsArc-Relation wird hier eine Codesequenz pro Kom-
munikationskanal mittels der Servicecodemodule erzeugt, die alle Output-

Transitionen, die an diesem Kanal angeschlossen sind, administriert.

Pass 3: statische Adreflberechnung

Die Berechnungen des Pass 2 haben Codesequenzen berechnet, die den referenzierten
AADL-Objekten der Operatoren zugeordnet werden konnten. In dieser letzten Phase
des Linkens werden nun die statischen Codeadressen vergeben, da das Wissen um

die Codesequenzlingen der Codemodule im System vorhanden ist.

Folgende Anordnung der Codesegmente wurde im Programmspeicher der ANM rea-

lisiert:

Die Auflésung aller indirekten Sprungadressen der ANM erfolgt durch einen linearen

Analysealgorithmus, der die absoluten Startadressen aller Codesegmente berechnet.
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Startadresse der ANM

- i

bc DA Outputtransitionen A2_A3 Betriebsmittel
Codesequenzen Codesequenzen Codesequenzen Codesequenzen Initialisierungscode

T 1 \

Abbildung 5.4: Codesegmentanordnung der ANM

Basisnetz_1 Basisnetz_n

Die synchronen Kommunikationskanile des globalen Netzes sind als Matrix in die
Laufzeitstruktur der ANM compiliert, damit eine aufwendige Initialisierung des Sy-
stems entfallen kann. Durch das Verkleben von Stellen und das Eintragen von Kanten
muf} noch zur Startzeit der ANM Code ausgefiihrt werden, der einige Betriebsmittel
der ANM initialisiert.

Das engiiltige Programm wird durch Compilation des Linkcodes, der in der Program-
miersprache C vorliegt, und das Linken des Objektcodes der compilierten Basisar-
chitekturen mit einem Simulationskern durch einen normalen C-Compiler erzeugt

und kann ,stand-alone“ ausgefiihrt werden.
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5.2 Simulation Symbolischer Zeitdiagramme

Ein generelles Problem bei der formalen Verifikation komplexer Designs liegt in der
Erstellung einer formalen Spezifikation, welche die gesamten Systemeigenschaften
charakterisiert. Dem Designer muf3 es bei diesem Prozefl gelingen, seine anfangs
informelle Anforderungsspezifikation in einen abstrakten Formalismus zu transfor-
mieren, ohne dabei wesentliche Eigenschaften zu verlieren oder durch eine Uberspe-
zifikation auszuschliefen. Analog zur Erstellung einer korrekten Implementierung
entsteht hier das Problem der Erstellung einer korrekten Spezifikation. Dieses re-
sultiert in dem Problem, dafl ein vom Model Checker aufgefundener Widerspruch
zwischen der Implementierung und der temporallogischen Spezifikation sich nicht
zwangsldufig auf einen Fehler innerhalb der Implementierung zuriickfithren 148t

sondern moglicherweise in einem Fehler in der Spezifikation.

5.2.1 Symbolische Zeitdiagramme

Zur Sperzifikation von Anforderungsdefinitionen fiir AADL-Module werden im Kon-
text des COMDES-Projektes Symbolische Zeitdiagramme® [SD93, DJS93c| einge-

setzt, welche als eine graphische Spezifikationssprache angesehen werden konnen
(sieche Abbildung 5.5). Die Notation der STD ist hierbei an die Reprisentation der

Req | Req='0 >§ Req ="1’ }é Req ='0’

\(0,00] (0,00]\ (0,00]

Ack Ack =0’ \>< Ack =1’ \\>< Ack =0’

Abbildung 5.5: Request-Acknowledge Handshake Protokoll

klassischen Zeitdiagramme aus dem Bereich des Hardware-Designs angelehnt. Dieser
neue Formalismus wurde erstmals durch [SD93] eingefiihrt und erlaubt eine Defini-
tion von safety- und liveness-Anforderungen sowie Beschreibungen von komplexen
Protokolleigenschaften. STD werden im Rahmen dieser Arbeit zur Spezifikation von

Wertverldufen iiber die im Interface eines AADL Moduls referenzierten Ports einge-

Sengl. Symbolic Timing Diagrams (STD)
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setzt. Hieraus folgt, dafl die im AADL-Interface beschriebenen Typen und Portva-

riablen den Datenraum der STD-Simulation festlegen.

Eine Animation bzw. Simulation der Zeitdiagramm-Spezifikation kann in frithen
Entwurfsphasen schon einen ersten Eindruck der Systemspezifikation vermitteln und
Irrwege und Fehler innerhalb der Zeitdiagrammspezifikation eliminieren. Dies wird
besonders dann notwendig, wenn eine Vielzahl von interagierenden Diagrammen zur

Beschreibung des Gesamtverhaltens eines AADL-Moduls eingesetzt werden.

Durch eine auf ROBDD basierende symbolische Kodierung des zur Simulation der
STD notwendigen Datenraums wird implizit eine Simulation auf Wertemengen rea-
lisiert. Jede Variable des Datenraums wird mit einer Menge von Werten ihres zu-
geordneten Domain assoziiert. Hierdurch wird bei einem Simulationslauf gleich eine

Klasse von moglichen Abldufen realisiert.

Port-ldentifier Activation Condition>< Continue Condition [Exit Condition]

Abbildung 5.6: Symbolic Waveform

Eine Symbolische Zeitdiagrammspezifikation besteht aus einer Sammlung von ein-
zelnen STD, welche mit einer Interfacebeschreibung eines AADL-Moduls® assoziiert
sind. Ein STD besteht wiederum aus einer Anzahl von Symbolic Waveforms, wo-
bei jede durch Symbolic Events wieder in Regionen aufgeteilt werden, welche mit
Pridikaten” annotiert sind.

Abbildung 5.6 gibt die graphische Représentation einer Symbolic Waveform an.
Ahnlich den klassischen Zeitdiagrammen, wird jeder Waveform ein Port-Identifier
des Interfaces zugeordnet. Das erste boolesche Priadikat wird als Activation Condi-
tion bezeichnet. Thr kénnen dann beliebig viele Continue Conditions folgen, die die
Wertbelegung des Port-Identifiers charakterisieren. Eine ggf. vorhandene Ezit Con-
dition gibt eine Bedingung an, bei deren Erfiillung das Zeitdiagramm legal verlassen

bzw. deaktiviert werden kann.

Zwischen einzelnen Events konnen Constraints Arcs, durch Pfeile dargestellt, defi-

niert werden, die eine temporale Ordnung festlegen. Hierbei kénnen sowohl Events

SEiner Entity Declaration im VHDL-Kontext
"Boolesche Ausdriicke iiber Variablen, die in der Interfacebeschreibung des Moduls referenziert

werden.
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verschiedener Waveforms als auch Events ein und derselben Waveform in Relati-

on gebracht werden. Abbildung 5.7 gibt eine graphische Darstellung der Constraint

Starke Constraint Arcs:

simultaneous  precedence conflict causality leads-to

[0,00] [0,00)
[010] (0,00] (0,00] (0,00) [_ O0,00)

Schwache Constraint Arcs:

; ‘i : :\:\ : " :
! 1 [0,00] t
[0,0] ' (0,00] (0,c0]

Abbildung 5.7: Constraint Arcs Symbolischer Zeitdiagramme

Arcs [DJS93c] wieder. Folgende fiinf Ausprigungen der Arcs werden unterschieden:

Simultanous :

e [0,0]® ? : Beide Events finden parallel zum gleichen Zeitpunkt statt

Conflict :

e (0,00] : Beide Events diirfen nicht parallel zum gleichen Zeitpunkt stattfin-
den.

Precedence :

e (0,00] : Das Ziel-Event der Relation mufl nach dem Start-Event beobach-
tet werden. Zur Erfiillung des Constraints mufl aber das Ziel-Event nicht
beobachtet werden.

e [0,00] : Analog zur obigen Beschreibung, jedoch kann das Ziel-Event der

Relation auch parallel zum Start-Event beobachtet werden.

8Die Intervallschreibweise gibt an, wieviel Zeit verstreichen muf, bis das Event, auf das der Arc

zeigt, stattfinden darf.
9Sowohl bei Simultanous als auch bei Conflict Arcs handelt es sich um eine Symmetrische Re-

lation, sodaf} die Intervallschreibweise beidseitig zu interpretieren ist. In der graphischen Notation
werden deshalb beide Arcs ohne Pfeilspitzen dargestellt.
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Causality :
e (0,00) : Das Ziel-Event der Relation mufl nach dem Start-Event beobachtet

werden. Zur Erfiillung des Constraints mufl aber das Ziel-Event beobachtet
werden.
e [0,00) : Analog zur obigen Beschreibung, jedoch kann das Ziel-Event der

Relation auch parallel zum Start-Event beobachtet werden.

leads-to :

e [—00,00) : Bei diesem Constraint Arc mufl das Ziel-Event beobachtet werden.
Hierbei ist es jedoch irrelevant, ob es vor, gleichzeitig oder nach dem Start-
Event beobachtbar ist.

Jedem STD kann ein initial state als Menge der moglichen Werte der Portvariablen
zugeordnet werden, der sich als Konjunktion der Activation Conditions der einzel-
nen Waveforms bestimmenen l&8t. Stimmen die Werte der Variablen der Interface-
beschreibung eines Moduls mit dem durch den initial state beschriebenen Zustand
iiberein, wird das Zeitdiagramm aktiviert. Im folgenden sind nun alle Constraints
dieses STD mit zu beriicksichtigen. Der aktuelle Zustand der Abarbeitung eines Zeit-
diagramms kann als Schnitt durch alle Waveforms angesehen werden und wird als
Front bezeichnet. Sie kann entweder einen stabilen bzw. instabilen Zustand des STD
charakterisieren in Abhéngigkeit, ob noch nicht beobachtete Events durch Causality-
Arcs referenziert werden. Ein Voranschreiten der Front kann dann zu folgenden drei

Schritten in einem STD fiihren:

1. Unwind-Step:
Das Fortschreiten der Front kann durch eine bzw. mehrerer Continue-
Conditions der Waveforms des STD abgebildet werden.

2. Ezit-Step:
Bei diesem Fortschreiten werden eine oder mehrere Exit-Conditions aktiviert.
Nach diesem Schritt wird das Zeitdiagramm deaktiviert.

3. Fail-Step:
Weder durch einen Unwind- noch durch einen Exit-Step kann ein Fortschreiten
der Front durchgefiihrt werden. Es kommt zu einer Fehlersituation innerhalb
der STD-Spezifikation.

Bei der moglichen Aktivierung von Zeitdiagrammen werden zwei Arten unterschie-

den: Initial STD gelten nur initial und kénnen zu Beginn der Gesamtspezifikation
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aktiviert werden wohingegen Invariant STD immer dann aktiviert werden, wenn ihr
Initial State dies erlaubt.

Constraint Arcs besitzen in ihrer Darstellung auch eine weak Form (im Gegensatz
zur eigentlichen strong Form). Die weak Form driickt mehr eine Prémisse als eine
Anforderung aus. D.h. durch das Verletzen einer weak Anforderung wird das Zeit-
diagramm nur deaktiviert. Die Verletzung einer strong Anforderung fiihrt dagegen
zu einem Fehler. Durch diesen Ansatz ist es dem Designer méglich, eine Fallunter-

scheidung in seiner Spezifikation auszudriicken.

5.2.2 Ubersetzung von Zeitdiagrammen in Petri-Netze
5.2.2.1 Motivation

Um eine schnelle und effektive Simulations- und Animationsumgebung bereitzu-
stellen, muf} eine addquate Struktur zur Semantikrepriasentation der STD gewé&hlt

werden. Zwei Anséitze sollen hier kurz présentiert werden:

1. Die formale Semantik einer STD-Spezifikation ist durch ihre Ubersetzung in tem-
porale Logik [SD93] via eines abgeleiteten Kontrollgraphen gegeben. Eine opti-
male Ubersetzung dieser TL in Automaten ist durch [Kor97] gegeben. Nachteilig
bei diesem automatenbasierten Ansatz fiir eine Simulation sind zwei Faktoren:
Die Erzeugung bzw. Grofle von TL-Ausdriicken aus einer STD-Spezifikation mit
wenigen Kanten ist im worst-case exponentiell, da die temporallogische Formel
»alle moglichen Pfade eines STD explizit reprisentieren muf}; d.h. Parallelitét
bzw. Nebenldufigkeit mufl bei diesem Ansatz als Serialisierte Darstellung des
Kreusproduktes der moglichen Abldufe dargestellt werden. Andererseits ist ei-
ne Automatenreprisentation einer TL-Formel in speziellen Fillen nicht trivial
gegeben [uRS94, Kor97] und stellt ein Komplexitétsproblem dar. Simulationsite-
rationen mit wenig modifizierten STD-Spezifikationen kénnen bei diesem Ansatz
zu hohen Compilationszeiten fiihren.

2. Ein anderer, hier weiter verfolgter, Ansatz basiert auf einer Ubersetzung der
STD-Spezifikation in Petri-Netze. Sie eignen sich im Gegensatz zu Automaten
sehr gut zur Kodierung nebenliufige Systeme, so daB bei einer Ubersetzung der
STD-Spezifikationen in Petri-Netze Strukturen in ann&hernd gleicher Grofle auf-
gebaut werden. Zur Simulation der abgeleiteten Petri-Netze wird in dem hier vor-
gestellten Ansatz ein interpretatives Verfahren angewandt, so dal weitere Com-

pilationszeiten entfallen. Dies ist akzeptabel, da der Designer schon an relativ
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kurzen Ablaufsequenzen seiner STD-Spezifikation erste wichtige Einblicke gewin-
nen kann. Einen qualitativen Nachteil besitzt die auf Petri-Netzen basierende
Simulation jedoch auch:

Sollte eine STD-Spezifikation einen Widerspruch enthalten, d.h. die gesamte Spe-
zifikation ist false, wird dies im automatenbasierten Ansatz schon wéihrend der
Ubersetzung erkannt und es wird keine Struktur zu einer mdglichen Simulati-
on aufgebaut. Im Petri-Netz-basierten Ansatz wird jedoch eine Ablaufsequenz
erzeugt, die erst als korrekt angesehen werden kann, falls eine Analyse des Goal-
Stacks, d.h. der Menge von Prédikaten, die von der Simulation noch zu erfiillen
sind, als konsistent und korrekt angesehen werden kann. Sollte der Goal-Stack
nicht zu erfiillende Pridikate enthalten — diese Analyse ist vom Designer eigen-
verantworlich durchzufiihren — kann der Designer anhand der Historie ihrer Er-
zeugung aber noch immer einen Ansatz zur Modifikation seiner STD Spezifika-
tion ableiten, welches sich beim automatenbasierten Ansatz weitaus schwieriger

gestalten wiirde.

Bei der Behandlung von sich selbst aktivierenden Zeitdiagrammen!® ergibt sich ein
weiterer Vorteil fiir die Petri-Netzdarstellung. Das dynamische Verhalten der STD-
Spezifikation wird hierbei vollstdndig in den Simulationsalgorithmus verlagert und
fiihrt lediglich zur Inkarnation eines weiteren Petri-Netzes. Demgebeniiber steht ein
komplexer Mechanismus bei einem automatenbasierten Ansatz, da zur Ubersetzung
dieser speziellen TL-Formeln in Automaten im worst case mit einer exponentiellen

Darstellung zu rechnen ist.

In dem hier verfolgten Ansatz wird eine Simulation eines Constraint Systems, wie
es durch eine STD-Sperzifikation gegeben ist, auf eine Petri-Netz-Simulation ab-
gebildet. Im folgenden wird zunéchst auf die Ableitung der Petri-Netzdarstellung
von STD eingegangen. Anschliefend werden geringfiigige Erweiterungen der AADL
Petri-Netze eingefiihrt. Danach erfolgt die Beschreibung der symbolischen Simula-
tion des Constraint Systems welche als Ergebnis Folgen méglicher Wertverldufe der

Interface-Variablen einer STD-Sperzifikation erzeugen kann.

19Hierbei handelt es sich um Invariant-STD, deren Initial State als Front bei ihrer Abwicklung
beobachtbar ist.
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5.2.2.2 Phasen der STD-Compilation

Die Konstruktion der Petri-Netzrepréisentation fiir Zeitdiagramme erfolgt in drei

Phasen:

1. Generierung eines zyklenfreien Netzes fiir jede Symbolic Waveform
2. Verkleben der Teilnetze mit Prolog- und Epilog-Netzkomponenten

3. Inkrementelle Interpretation der Constraint Arcs

Die folgenden Paragraphen gehen nun auf die einzelnen Compilationsschritte ndher

ein:

Generierung der Netze

In dieser ersten Phase wird jeder Waveform ein Netz zugeordnet (sieche Abbildung

5.8). Bei dem Ubersetzungsvorgang wird jedem Event eine Transition zugeordnet,

P_1 Q1

SR

P n E 6
S

deren Vorbereich und Nachbereich jeweils durch eine Kontrollflu- und eine Trig-

Abbildung 5.8: Prozefinetzgenerierung

gerstelle dargestellt wird. Die Triggerstelle im Vorbereich (Nachbereich) ist mit der
current assertion (continue assertion) annotiert. Existiert eine exit assertion, so wird
eine weitere Transition mit gleichen Vorbereich eingefiihrt. Der Nachbereich dieser
Transition besteht wiederum aus einer Triggerstelle, annotiert mit der exit assertion
und einer Kontrollflufistelle, die jedoch eine gesonderte Behandlung innerhalb der

néchsten, sich anschlieBenden Compilationsphase erfihrt.

Komposition der Prozefinetze mit Prolog- und Epilog-Netzstrukturen

Sind alle Waveforms in Teilnetze iibersetzt worden, so werden sie durch zwei weitere

Netzfragmente zu einem einzigen Gesamtnetz verbunden (siche Abbildung 5.9):
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Abbildung 5.9: Verkleben der Teilnetze

e Durch das Prolog-Netzfragment wird der matching state des Zeitdiagramms ko-
diert. Es besteht aus einer Triggerstelle, die mit der Konjunktion aller Annota-
tionen der ersten Triggerstellen jedes beteiligten Prozefinetzes beschriften ist, und
einer Tau-Transition. Die Transition hat die Aufgabe, die Aktivierung des Zeitdia-
gramms zu testen und dann ggf. den Kontrollfluf} auf die einzelnen Prozefinetze
zu verteilen.

e Das Epilog-Netz entzieht den Prozefinetzen ihr jeweiliges lokales Kontrollflufitoken
und belegt eine ausgezeichnete End-Stelle, die die vollstindige Abarbeitung des
Gesamtnetzes charakterisiert, mit einem Token. Hierdurch kann der Simulator
explizit das Ende der Simulation eines Zeitdiagrammnetzes ausmachen und aus

der Menge der zu beriicksichtigen STD zu entfernen.

Interpretation der Constraint-Arcs

Bei der Ubersetzung der Constraint Arcs erfolgt die Kodierung der durch sie vorge-
gebenen Halbordnungseigenschaften auf den Events in einer Modifikation der mo6gli-
chen Schaltfolge der Transitionen auf Petri-Netzebene. Dies erfolgt durch bekann-
te Petri-Netz-Transformationen [Rei85] zur Synchronisation, exklusivem Ausschluf}
und Aufbau von Halbordnungseigenschaften durch Einfiihrung von Semaphoren und

Unifikation von Transitionen.

Im folgenden wird die Transformation anhand der unterschiedlichen Arcs auf der
Basis des bisher erzeugten Netzskeletts dargestellt. Aus Visualisierungsgriinden wird

hier nur auf die Interpretation jeweils eines Arcs eingegangen.
Simultanous Arc:

Alle Events, die iiber einen Simultanous Arc in Beziehung gesetzt sind, werden zu
einer einzigen Transition zusammengefaflt, welche als Identifikator die Namen der

urspriinglichen Transitionen trigt. Ein paralleles Schalten der beteiligten Transitio-
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Abbildung 5.10: Simultanous Arc [0, 0]

nen wird sichergestellt (siche Abbildung 5.10).
Conflict Arc:

Alle Transitionen, die iiber Conflict Arcs in Beziehung gesetzt sind, werden mit
einer neu erzeugten Semaphorstelle verbunden, die den wechselseitigen Ausschlufy
der Events garantiert (sieche Abbildung 5.11).

el
C1 c2

Abbildung 5.11: Conflict Arc (0, oo]

Precedence Arc:

(0,00): Durch die Einfiihrung einer weiteren KontrollfluBstelle im Nachbereich der
Transition e; und im Vorbereich der Transition e, wird die Netzstruktur da-
hingehend modifiziert, dafl die durch den Constraint Arc induzierte Halbord-
nungsrelation eingehalten wird (siehe Abbildung 5.12 a))

[0,00): Die Netztransformation ist analog dem obigen Vorgang, jedoch muf bei
diesem Constraint auch ein mdégliches paralleles Stattfinden der Events e; und
es beobachtbar sein, welches sich auf Netzebene durch die Einfiihrung einer
zusétzliche Transition e; /ey niederschligt (siehe Abbildung 5.12 b)).
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Abbildung 5.12: Precedence Arc (0, 00| und [0, oo]

Causality Arc:
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Abbildung 5.13: Causality Arc (0,00) und [0, c0)

Im Gegensatz zum Precedence Arc, durch den nur eine Halbordnungseigenschaft
manifestiert wird, fordert der Causality Arc auch die Beobachtung des durch e;
angestoflenen Events e,. Die Simulation dieses Verhaltens auf Petri-Netzebene wird
durch Einfiihren einer besonderen Kontrollflufistelle, einem s.g. hot place, realisiert.
Der Simulator kann an der Markierung eines hot places spéter identifizieren, ob
ein STD in einem stabilen Zustand ist oder ob noch weitere Events beobachtet
werden miissen. Bei einem parallelen Schalten von e; und ey wird das hot Place
nicht referenziert, da e; schon beobachtet wurde (siehe Abbildung 5.13).

Leads-To Arc:

Der Aufbau des Petri-Netzes fiir die Simulation des Leads-to Arcs stellt eine Er-
weiterung des Causality Arcs dar und ist als Fallunterscheidung anzusehen. Neben
den festgelegten Eigenschaften mufl bei diesem Constraint noch eine weitere Eigen-
schaft kodiert werden: Das Event e, darf vor dem Event e; beobachtet werden und
hierdurch ist das Constraint schon vollstindig erfiillt. Auf Petri-Netzebene wird der

aufzubaueneden Netzstruktur fiir den [0, 00)-Causality Arc noch eine sequentielle
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Abbildung 5.14: Leads-To Arc [—o00, c0)

Abfolge der Transitionen e, und e; mit einer KontrollfluBstelle hinzugefiigt. Um
ein ungewolltes Markieren des hot Places durch Transition e; zu verhindern, wird
noch eine weitere Kontrollflufistelle eingefiihrt, die die erfolgte Fallunterscheidung
auf Petri-Netzebene kodiert (sieche Abbildung 5.14).

Weak Constraint Arcs:

Die Ubersetzung der Weak Constraint Arcs erfolgt analog zu den gerade beschrie-
benen Strong Constraint Arcs. Fiir spéitere Simulationsldufe mufl dem Simulations-
algorithmus jedoch die Information zugénglich sein, welche Netzkonstrukte auf der
Basis eines Weak Constraints erfolgt, um ggf. gegen sie verstoflen zu kénnen mit
gleichzeitiger Deaktivierung des zugehorigen STD. Hierzu werden die neu erzeugten
Netzobjekte mit einem weak-Attribute versehen. Fiir die Simultanous und Conflict
Arcs miissen hierzu neben den Attributen auch Aquivalenzklassen fiir Strong und
Weak Arcs verwaltet werden, um eine exit bzw. failure Bedingung des STD korrekt

ableiten zu konnen.

Exit Conditions:

Eine Besonderheit bei dem Fortschreiten bzw. Abarbeiten eines STD liegt in der
Behandlung von Exit-Conditions. Sollte die Continue Condition C5 nicht erfiillt
werden, sondern die Exit Condition C5, dann wird das Zeitdiagramm analog zur
Verletzung eines Weak Constraint Arcs deaktiviert. Dies wird auf Petri-Netzebene
durch das Einfiihren einer weiteren Transition, die ein Token auf die End-Stelle des
Epilog-Netzes legt, dargestellt (sieche Abbildung 5.15). Hierdurch kann der Simulator

das Petri-Netz aus der Menge der aktiven Zeitdiagrammnetze entfernen.
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Abbildung 5.15: Kodierung von Exit-Conditions

5.2.3 Symbolische Simulation

Die Simulation einer Zeitdiagrammspezifikation basiert auf der symbolischen Si-
mulation der von ihr abgeleiteten AADL Petri-Netze. Der Simulationsalgorithmus
weicht von dem im Kapitel 5 vorgestellten Verfahren ab, da die Menge der an der
Simulation beteiligten Inkarnationen der AADL Petri-Netze sich dynamisch dndert
und auch die Schaltregel zur Petri-Netz gesteuerten Animation der Zeitdiagramme
abweichend ist. Transitionen fithren bei diesem Ansatz keine Datentransformationen
zur Berechnung der Wertverldufe der beteiligten Variablen aus, vielmehr berechnet
der Simulationsalgorithmus sie implizit iiber die Giiltigkeit der booleschen Bedin-

gungen der Triggerstellen der aktivierten Transitionen.

Durch das vorgestellte Verfahren zur Simulation der Zeitdiagramm-Netze wird eine
Sequenz von Werten fiir die Port-Variablen des Interfaces inkrementell vom Simu-
lator berechnet. Der Ablauf kann wie folgt beschreiben werden (siehe Abbildung
5.16):

Kernstruktur des Systems ist der Simulationszustandsraum. Er besteht aus einer
Menge von Inkarnationen aktivierter Zeitdiagramm-Netze sowie einem ROBDD ba-
sierten Datenraum. Die Menge der Zeitdiagramm-Netze steuert hierbei als abstrak-
tes Kontrollprogramm die moglichen Wertverldufe der Variablen. Durch die symbo-
lische Kodierung des Datenraums ist es moglich, jeder Variablen eine Menge von
Werten zuzuordnen. Hierdurch wird bei jedem Simulationslauf gleich eine Klasse
von moglichen Abldufen generiert, die alle auf dem selben Fortschreiten der Front

basieren.

Ausgehend von der Menge der ,initial mode“-Zeitdiagramme wird eine initiale Kon-

figuration des Simulationsraums erzeugt. Fiir jede Port-Variable wird die Menge sei-
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Timing Diagram Specification

Initial-Mode Timing-Diagrams Invariant-Mode Timing-Diagrams

Timing Diagram Compiler

—{ TD-Nets (initial) TD-Nets (invariant) }—

(at start-time) Inkarnations | (at every simulation cycle)

Simulation
Cycle

Simulation Space: Active TD-Nets
Set of Petrinets State Space
(BDD-based)

Visualisation

—{ Sequence of Symbolic Waveforms in Timing Diagram Notation & Goal-Stack }—

Abbildung 5.16: Aufbau des Zeitdiagrammsimulationsmodells

ner charakterisierenden Startbedingungen aus den matching states jedes o.g. Zeit-
diagramms selektiert. Sollten sich Prédikate bzgl. eines Ports widersprechen, d.h.
deren Konjunktion evaluiert sich zu false, so kann schon innerhalb der Initialisie-
rungsphase festgestellt werden, daf} die Zeitdiagrammspezifikation als Gesamtsystem
nicht erfiillbar ist und somit vom Designer eine falsche Spezifikation erfolgte. Wird
zu einem Port kein einschrinkendes Préadikat durch die Zeitdiagrammspezifikation
angegeben, so startet die Simulation mit allen méglichen Wertbelegungen fiir diese
Port-Variable. Nach einer erfolgreichen Initialisierungsphase besteht der Simulati-
onsraum somit aus den Inkarnationen der ,initial mode® Zeitdiagramm-Netze und

einem ROBDD, der die Wertemengen aller Variablen charakterisiert.

An diese Phase schlieft sich der eigentliche Simulationszyklus an: Alle , invariant
mode* Zeitdiagramm-Netze werden bzgl. ihres matching state auf ,, Vertriaglichkeit*
mit in dem aktuell existierenden Zustand des Datenraums hin iiberpriift, d.h. es
wird gepriift, ob die Konjunktion aus der Bedingung des matching state und der
Zustandskodierung des Simulationsraumes ungleich false ist. In diesem Fall wird ei-
ne Inkarnation des Netzes in den Simulationsraum aufgenommen und der Zustand
des Datenraums durch die Aufnahme der matching state Bedingung weiter einge-
schriankt. In dieser Phase findet Nichtdeterminismus seinen Eingang in die Simula-
tion durch ggf. nicht stark genug eingeschrinkte Wertebereiche der Port-Variablen.
Existieren z.B. mehrere Zeitdiagramm-Netze, die jedes fiir sich mit der Konfigu-
ration des Datenraums vertréiglich sind, sich jedoch gegenseitig ausschlieflen, muf}

eine zufillige Selektion vorgenommen werden. Damit alle moglichen Abfolgen ge-



126 KAPITEL 5. SIMULATIONSWERKZEUGE

neriert werden konnen, mufl der gesamte Simulationsablauf ggf. 6fters durchlaufen

werden.!!

Ist diese Phase beendet, kann der Simulator einen Simulationsschritt durchfiihren,
indem er eine Teilmenge von aktiven Transitionen berechnet, deren Tokenspiel
durchfiihrt und den Zustand des Datenraums neu anhand der markierten Trigger-
stellen durch einen ROBDD charakterisiert. Desweiteren werden die Events, welche
auf Petri-Netzebene durch hot Stellen markiert sind, in einen Goal Stack integriert
und dort fiir spéitere Simulationszyklen verwaltet. Zur Beobachtung des Simulati-
onsverlaufes hat der Designer Zugriff auf den Simulationsraum, d.h. er kann auf die
gerade giiltigen Wertemengen jeder Port-Variablen zugreifen, er hat Zugriff auf die
Menge der aktuell existierenden Inkarnationen der Petri-Netze und auf die Men-
ge der noch zu erfiillenden Pridikate des Goal-Stack. Ist eine Inkarnation eines
Zeitdiagramm-Netzes vollstindig und korrekt abgearbeitet, d.h. die End-Stelle ist
mit einem Token belegt worden, so wird es aus dem Simulationsraum entfernt und

kann so nicht weiter Einflufl auf die Simulation nehmen.

Ein neuer Simulationszyklus kann nun initiiert werden, indem die Menge der ,,inva-
riant mode“-Zeitdiagramm-Netze nach potentiellen Kandidaten hin abgesucht und

gef. in den Simulationsraum integriert werden kénnen.

5.2.3.1 Berechnung eines Simulationsschrittes

Um ein Fortschreiten der Front innerhalb der Zeitdiagrammspezifikation zu be-
rechnen, werden die Inkarnationen der Zeitdiagramm-Netze analysiert. Ziel ist die
Berechnung einer Menge von konfliktfrei schaltbarer Transitionen der jeweiligen

Zeitdiagramm-Netze und eine neue Charakterisierung des Zustands des Datenraums.

Fiir jede Port-Variable werden daher zwei Mengen von Transitionen konstruiert:

1. Aktivierte Transitionen, welche die Markierung von Triggerstellen verdndern, die
mit einem Préidikat iiber die Port-Variable annotiert sind.

2. Nicht aktivierte Transitionen mit o.g. Eigenschaft und einer markierten Kontroll-
fluBstelle im Vorbereich. Diese Transitionen kénnten somit potentiell die Markie-
rung von Triggerstellen verdndern, die mit einem Prédikat iiber die Port-Variable
annotiert sind, jedoch scheint ihnen eine weitere Primisse zur eigentlichen Akti-

vierung zu fehlen.

UDies ist ein generelles Problem bei der Simulation nichtdeterministischer Systeme und stellt
keinen Nachteil dar, der nur dieser Realisierung anhaftet.
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Teilnetz 1 Teilnetz 2

Abbildung 5.17: Abhéngigkeiten zwischen Zeitdiagramm-Netze

Der Simulationsalgorithmus kann nun anhand beider Mengen fiir jede Port-Variable
eine Menge von Transitionen konstruieren, die geschaltet werden kénnen und hier-
durch eine neue Markierung der Triggerstellen und so eine neue Charakterisierung

des Zustandes des Datenraums festlegen:

Die nicht aktivierten Transitionen implizieren iiber die Priadikate ihrer Triggerstel-
len im Nachbereich die Wertebereiche einer Portvariablen, die nicht im n#chsten
Schritt angenommen werden diirfen und induzieren deshalb ein , Sperrverhalten*
auf die Menge der aktivierten Transitionen. Der Simulator mufl nun eine konsisten-
te Teilmenge der aktivierten Transitionen durch Ausschlu berechnen, die nicht im
Widerspruch zum Sperrverhalten steht, d.h. die Pridikate der durch das Schalten
markierten Triggerstellen widersprechen sich nicht. Sollten mehrere konsistente Teil-
mengen konstruiert werden kénnen, wird nichtdeterministisch vom Simulator eine

Teilmenge ausgewiahlt und geschaltet.

Kann durch das implizite Sperrverhalten der nicht aktivierten Transitionen oder
durch das Schalten von aktiven Transitionen keine konsistente Teilmenge konstru-
iert werden, versucht der Simulator durch Interpretation der weak-Annotationen das
System abzuschwiichen. Hierdurch kénnen (aktivierte und sperrende) Transitionen
aus der jeweiligen Menge entfernt werden. Sollte es hierdurch mdéglich sein, eine kon-
sistente Teilmenge von schaltbaren Transitionen zu generieren, werden die durch die
Verletzung deaktivierten Inkarnationen der Zeitdiagramm-Netze aus dem Simula-
tionsraum entfernt. Kann trotz dieser Abschwichung keine konsistente Menge von
schaltbaren Transition generiert werden, bricht der Simulator die Simulation mit
einem Pridikat-Fehler ab.

Abbildung 5.17 zeigt das Sperrverhalten des zweiten Teilnetzes auf das erste Teilnetz.
Die Port-Variable A hat im aktuellen Zustand des Datenraums den Wert 0. Durch
das Schalten der aktiven Transition aus Teilnetz 1 wiirde A = 2 erzwungen werden,

was jedoch im Widerspruch zu Teilnetz 2 steht, da dann die Bedingung (A = 0) A
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(A = 2) = false gelten miifite.

5.2.3.2 Ergebnisse der Simulation
Terminiert der Simulationsalgorithmus, so kénnen zwei Fille unterschieden werden:

1. Sind alle Inkarnationen der Zeitdiagramm-Netze erfolgreich abgearbeitet, so
wurde die Simulation erfolgreich beendet.

2. Existieren noch Inkarnationen der Zeitdiagramm-Netze im Simulationsraum,
so wurde die Simulation durch einen Pridikat-Fehler abgebrochen und die Si-
mulation ist somit fehlgeschlagen. Dem Simulationsalgorithmus ist es nicht
gelungen, trotzt Abschwéichung durch ggf. vorhandener Weak-Annotation die
Simulation der Front weiter zu treiben. Die Simulation kann nun von Benut-
zer erneut angestoflen werden, um sich ggf. einen anderen Verlauf der Front

berechnen zu lassen.

Im zweiten Fall kénnen auch zwei Situationen vom Benutzer unterschieden werden,

die vom Inhalt des Goal-Stack abhéingen:

1. Sollten keine Priadikatem auf dem Goal-Stack vorhanden sein, so ist die Simu-
lation in einem konsistenten Zustand und die Simulation ist erfolgreich.

2. Befinden sich auf dem Goal-Stack nur erfiillbare Pradikate, die wiederkehrend
abgearbeitet werden, so kann die Simulation auch als erfolgreich angesehen
werden. D.h. die Zeitdiagrammspezifikation ist korrekt und der Benutzer kann
anhand des erzeugten Traces seine Spezifikation nachvollziehen.

3. Sollten auf dem Goal-Stack Pridikate vorhanden sein, die nicht zu erfiillen
sind, so ist die Simulation fehlgeschlagen und alle bisherigen Berechnungen
zum Fortschreiten der Front bzw. die erzeugten Sequenzen von Wertverldufen
der Port-Variablen sind falsch. Die Zeitdiagrammspezifikation ist somit als

Gesamtsystem als falsch anzusehen.

5.3 Abgrenzung zu anderen Netzsimulatoren

In den letzten Jahren sind eine Vielzahl von Petri-Netzsimulatoren implementiert
und via Internet publiziert worden. Eine Abgrenzung zu den derzeit iiber 100 Si-

mulatoren weltweit kann im Einzelnen im Rahmen dieser Arbeit aus komplexitéts-
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griinden nicht vorgenommen werden. Desweiteren ist eine vergleichende Diskussion
jeweils abhéngig von der zugrunde liegenden Petri-Netzklasse des Simulators. Einen,
wenn auch nicht mehr sehr aktuellen, Uberblick iiber Netzsimulatoren kann [FJ91]
vermitteln. In diesem Abschnitt soll deshalb nur ein Vergleich anhand des an der
Oldenburger Universitit bzw. OFFIS entwickelten DNS-Systems durchgefiihrt wer-
den, da die Netzklasse ,nahe“ an der Klasse der AADL Petri-Netze liegt und auch

ein compilatives Simulationsverfahren verfolgt wird.

Das Projekt DNS (Distributed Net Simulation) hat das Ziel, reale Systeme mit
Hilfe einer high-level Sprache zu beschreiben und die Modelle effizient zu simulieren
[SSW94]. Die verwendete Sprache basiert auf einer Klasse beschrifteter, hierarchisch
strukturierter, hoherer Petri-Netze, die als THORN (7imed Hierarchical Object-
Related Nets) bezeichnet wird. Einige Konzepte der THORN sollen hier dargestellt

werden:

e Token sind C++ Objekte und werden als C++ Klassen definiert,

e Stellen verwalten die auf ihnen liegenden Token strukturiert, d.h. der Zugriff
auf Token erfolgt anhand der Struktur der Stelle als z.B. multiset, stack, queue
oder priority queue,

e Stellen konnen immer nur Token einer Klasse verwalten, die Kapazitit der
Stellen kann auch unbegrenzt sein,

e Transitionen besitzen explizit eine Aktivierungsbedingung und einen Aktions-
block,

e Transition konnen zeitbeschriftet sein, d.h. es kann eine firing time und eine
delay time spezifiziert werden [SSW95],

e Als Kantentypen werden enabling, inhibitor und consuming Kanten un-
terstiitzt,

e Als Hierarchisierungskonzept wird dynamisches transition refinement angebo-
ten. Hierbei wird eine Transition durch ein Petri-Netz ersetzt, wobei eine Ver-
schmelzung der Randstellen der verfeinerten Transition mit den Randstellen

des neu eingefiigten Netzes erfolgt.

Die Netzklassen weisen #hnliche Grundstrukturen auf. Als wichtiges Unterschei-
dungsmerkmal 1488t sich die Komposition von Petri-Netzen ausmachen. Im DNS-
System wird dies hierarchisch durch Verfeinerung von Transitionen durchgefiihrt
wohingegen im COMDES-System Petri-Netze anhand einer abstrakten Schnittstelle
komponiert werden, wobei dann Transitionen und Stellen unifiziert werden miissen

und nachtriglich Kanten in die Netzstruktur eingefiihrt werden miissen.
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Zur Simulation der Netzklasse im DNS-System ist in sequentieller und ein verteilter
Netzsimulator entwickelt worden. Um einen Vergleich der Performance zu erhalten,

soll hier nur der sequentielle Simulator betrachtet werden.

Zur Simulation eines THORN wird die Aktivierungsbedingung und der Aktions-
block jeder Transition in C4++ Funktionen transformiert und mit einem Simulati-
onskern zusammen in ein ausfiihrbaren Programm iibersetzt. Dieser Ansatz ist fiir
Netze mit {iber 100.000 Transition nicht mehr anwendbar, da ein normaler Linker mit
einer Anzahl von mehr als 16.000 verschieden Funktionen nicht mehr einen ausfiihr-
baren Programmcode erzeugen kann. Auch die Linkzeit steigt rasant mit der Anzahl
der zu linken Funktionen an. Das ,Linken“ im COMDES-System wurde deshalb als
Array-Initialisierung mit ca. 50 verschieden Funktionspointern kodiert, so daf} selbst
fiir ein Netz mit ca 100.000 Transitionen dieser Vorgang unter 10 Sekunden beendet

ist.

Durch die Ubersetzung in C++ ohne Bereitstellung eines expliziten Debuggers, der
eine Rekonvertierung der abgeleiteten Funktionen auf Petri-Netzebene bereit stellt,
kann eine Analyse des Petri-Netzes nur via eines C++ Source-Code Debuggers er-
folgen. Der COMDES Debugger hingegen ist schon alleine durch eine Visualisierung
der Betriebsmittel der ANM gegeben, da hier alle Netzstrukturen, Markierungen
und Aktiviertheitszustinde der Transitionen explizit auf Netzlevel sichtbar sind. Ei-
ne Riickrechnung auf den erzeugenden AADL Source-Code via Referenzen ist einfach

durchzufiithren.

In [SSW94] wird eine Transitionsschaltfolge von ca. 1.500 Transitionen pro Sekunden
angegeben. Die Schaltzeiten des COMDES-System werden z.b. bei der Multiprozes-
sorfallstudie nur durch die Trennung des Zustandsraumes vom Petri-Netz durch eine
ggf. notwendige Netzwerkkommunikationen auf ca. 10.000 Transitionen pro Sekun-
den begrenzt. in einem einzigen monolithischem Programm steigt der Durchsatz pro
Sekunde auf iiber 25.000 Transitionen.
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Kapitel 6
Symbolische Verifikation

Wihrend im vorigen Teil der Arbeit eine Validierung eines AADL-Designs auf der
Basis von Simulationstechniken eingehend beschrieben wurde, wird in diesem Ka-
pitel auf die formale Verifikation der erstellten AADL Entwiirfe eingegangen. Wie
schon in der Einleitung motiviert wurde, kann eine Simulation nur eine partielle
Aussage iiber die Korrektheit eines Systems geben, wenn nicht alle moglichen Ein-

gabewerte fiir das System vollstdndig simuliert wurden.

Die formale Verifikation eines Systems, wie z.B. das in dieser Arbeit vorgestellte
Finite State Model Checking, erlaubt hingegen die Aussage, daf ein System keinen
Fehler in Bezug auf die gegebene Anforderungsspezifikation besitzt - und zwar in

Bezug zu einem vollstdndigen mathematischen Kalkiil.

Da eine explizite Représentation des Erreichbarkeitsgraphen, welcher fiir finite state
Verifikationsmethoden zwingend notwendig ist, fiir realistische, industrielle Anwen-
dungen mit mehr als 106 Zustiinden nicht mehr direkt darstellbar ist, wird im folgen-
den Kapitel 6.1 eine symbolische, auf ROBDDs basierende Kodierung der Struktur
motiviert und vorgenommen. Hierauf aufbauend wird im Kapitel 6.2 eine symboli-
sche Kodierung der AADL Petri-Netze inklusive des AADL-Datenraums vorgenom-
men, wobei die Kontrollstruktur des Petri-Netzes zur Kodierungsoptimierung ausge-
nutzt wird. Um die Effizienz dieses Verfahrens zu verdeutlichen, wird im Kapitel 6.3
die Kodierung von aus VHDL-Beschreibungen erzeugten AADL Petri-Netzen vor-
gestellt und ein Vorschlag zur Reduktion der symbolischen Struktur auf die fiir die
Umgebung beobachtbaren Schritte motiviert. Als Besonderheit ergibt sich hierbei
fiir deterministische Systeme eine funktionale Kodierung des Modells. Eine weitere

Optimierung kann durch eine Abstraktion (Slicing) des Modells erfolgen, welche im

133
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Kapitel 6.4 vorgestellt wird. Bei dem gewéhlten Ansatz wird in Abhéngigkeit der
zu verifizierenden temporallogischen Formel eine Projektion des Modells gebildet,
welche noch den Nachweis aller Eigenschaften des Originalmodells zur Verifikation
der Formel erlaubt. Im Kapitel 6.5 erfolgt kurz die Vorstellung eines funktionalen
symbolischen Modell Checking Verfahrens, welches die funktionale Beschreibung des

Modells verarbeiten kann.

6.1 Modellierung von B/E Systemen

Sei N = (S, T, F,my) ein B/E-System (siehe Definition 4.4). Eine Markierung von
N kann durch eine Menge von Stellen m dargestellt werden, wobei s; € m die
Eigenschaft beschreibt, dafl auf der Stelle s; ein Token liegt. Jede Menge von Mar-
kierungen kann durch eine Menge M von Teilmengen von S dargestellt werden.
Mgy sei die Menge aller moglichen Markierungen eines B/E-Systems mit |S| Stellen
(|]M| = 2'51). Das System

(2Ms,u, N, 0, M)

ist eine boolesche Algebra von Mengen von Markierungen (siehe Kapitel 4.2). Dieses
System ist isomorph zu der booleschen Algebra der n-stelligen logischen Funktionen

mit n = |S| ist.

In diesem Kapitel wird im folgenden nicht weiter zwischen der Stelle s; € S und
ihrer entsprechenden booleschen Variablen unterschieden. Es besteht deshalb eine
direkte Verbindung zwischen den Markierungen von Mg und Elementen von B™.
Eine Markierung m € Mg kann mittels einer Kodierungsfunktion x : Mg — B™ in

ein entsprechendes Element (sq,...,s,) € B™ abgebildet werden. Hierbei gilt

true gdw. s; € m
S; =
false gdw. s; €m

6.1.1 Charakteristische Funktionen und binire Relationen

Die charakteristische Funktion yg einer Menge von Elementen £ C B" ist definiert
als logische Funktion, die fiir die Elemente von B" zu true evaluiert, die sich in F
befinden:

Vee B":e€ E < xg(e) = true
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Wird die Anwendung der Kodierungsfunktion x auf Mengen von Markierungen M &€
2Ms hin erweitert, so besitzt jede von ihnen eine charakteristische Funktion x%, :
B™ — B, die fiir diejenigen Elemente zu true evaluiert, die zu M gehoren. Im
folgenden wird bei einer fest gegebenen Kodierungsfunktion x die charakteristische
Funktion von M festgelegt und hat folgende Eigenschaft.

Xy (s1,.oysp) =1 gdw. Im € M : k(m) = (s1,...,n)

Aus Vereinfachungsgriinden wird nicht weiter zwischen M und der charakteristi-
schen Funktion xj; unterschieden. Alle Mengenoperationen konnen direkt auf cha-

s3
f.\ (s1,s3)

2 l

t )
[47& () rtzj /(32 s?,)\
s4 sl
. o (s1,s5) (s3,54)
- N

(s2,s5)

Abbildung 6.1: BE/System und zugehdoriger Fallgraph

rakteristische Funktionen angewendet werden. Z.B. konnen auf die Markierungen
My, My € Mg eines B/E-Systems folgende Operationen angewendet werden:

XMlUMQ — XMl + XM2
XMinMz = XMy * XM
XMl = XMI * XMS

Werden charakteristische Funktionen mit Hilfe von ROBDDs implementiert, so sind
deren Reprisentationen im Allgemeinen sehr kompakt und effizient dargestellt. Cha-
rakteristische Funktionen konnen auch zur Repréisentation von bindren Relationen
verwendet werden, in dem die Teilmengen des kartesischen Produktes der Mengen
dargestellt werden. Um die bindre Relation R C M; x M, darstellen zu konnen,
miissen M, und M, durch verschiedene Mengen von Variablen kodiert werden. Bei
einer gegebenen Relation R zwischen den Mengen M; und M, kann die Menge der
Elemente von Ms, die in Relation zu Elementen aus M; stehen, wie folgt charakte-

risiert werden:
VR(MI) = {m2 € MQ | E|m1 € M1 : (ml,mg) € R}

Die charakteristische Funktion von V' kann dann mittels der charakteristischen Funk-

tion von R angegeben werden:

XV(xla s 7*7:71) - Elyl,...,ynXR(xla vy Ty Y1y e ey yn)
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6.1.2 Schalten von Transitionen

Im Kontext von symbolischem Model Checking kann die Transitionsfunktion § eines
B/E-Systems als
5 2Ms % T — 2Ms

definiert werden. Sie transformiert fiir jede Transition des Netzes eine Menge von

Markierungen A/, in eine neue Menge von Markierungen M,:

-

(5(M1,t) =M, = {mg € M5|E|m1 € Ml,ml[t > mg}
Die Definition von & kann zur Transitionsrelation
A 2Ms 5 oMs,

wobei

AM) =] 5(M,1)

teT
des Netzes generalisiert werden, indem in dieser Relation alle Transitionen des B/E-
Systems eingebettet werden. A transformiert eine Menge von Markierungen in eine
neue Menge von Markierungen, die durch das Schalten einer Transition in einem

Schritt erreicht werden konnen.

6.1.3 Symbolische Transitionssysteme (STS)

Der symbolische Transitionsgraph eines B/E-Systems, der die Basis fiir das symboli-
sche Model Checking darstellt, kann implizit durch die symbolische Transitionsrela-
tion und die charakteristische Funktion der Startmarkierung des Netzes repriisentiert

werden.

Um die symbolische Transitionsrelation eines B/E-Systems zu generieren, muf eine
boolesche Kodierung der Stellen des Netzes vorgenommen werden. Hierbei kann bei
der gegebenen Klasse von Netzen jede Stelle durch eine einzige boolesche Varia-
ble kodiert werden, d.h. die Menge der zur Kodierung notwendigen Variablen V' ist
gleichmichtig S, d.h. |V| = |S|. Somit hat jede Stelle s; € S eine ihr zugeordnete
boolesche Variable v; € V. Da in der Transitionsrelation Aussagen iiber den Fol-
gewert einer Stelle gemacht werden sollen, wird eine Verdoppelung des booleschen
Domains notwendig. Die Menge der hierfiir notwendigen bindren Variablen wird mit
V' gekennzeichnet und besitzt fiir jedes v; € V ein Aquivalent vl € V', welches den

Folgewert der Stelle nach dem Schalten einer Transition widerspiegelt.
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Fiir das Beispiel in Abbildung 6.1 sind die Mengen der Variablen wie folgt gegeben
V: {Ul,UQ,U37U4,U5} V,: {vllavéavzl’,avzlpvé}

Hierauf aufbauend kann nun die Transitionsrelation bei einem fest vorgegebenen
Netz N fiir jede Transition ¢ € T bestimmt werden. Hierzu werden die folgenden

charakteristischen Funktionen benétigt:

E, = A v
s; €t
Pred, = A\ v,
s; €L
Suce, = N\ v
S; €L
Ut = /\ 'UZ'<:>'UZI-
sig(‘tut)

Mit diesen charakteristischen Funktionen kann nun die Transitionsrelation R des
Netzes auf den booleschen Mengen V' und V' gebildet und als ROBDD représentiert

werden:

R = \/ E, A Pred; A Suce, AU,

teT
E, selektiert aktive Transitionen im aktuellen Zustand. Pred; und Succ; charakte-
risieren das Tokenspiel der Transition ¢, und U; die Eigenschaft, dafl auf den von ¢

unabhéngigen Stellen des Netzes keine Verdnderung eintritt.

Die Menge der Startmarkierungen Sy kann auch als charakteristische Funktion iiber
V' mittels eines ROBDDs dargestellt werden, so dafl das gesamte B/E-System sym-
bolisch kodiert wird.

6.2 Symbolische Transitionssysteme fiir AADL
Petri-Netze

AADL Petri-Netze besitzen im Gegensatz zu B/E-Systemen einen zugeordneten
getypten Datenraum, dessen Zustand neben der jeweiligen Markierung des Net-
zes mit in den globalen Zustand des AADL Petri-Netzes eingeht (siehe Definition
4.5). Durch die Trennung von Kontroll- und Datenaspekten in AADL Petri-Netzen
kénnen fiir die verschiedenen Strukturen jeweils optimierte Compilationsschemata
zur symbolischen Reprisentation angewendet werden, die eine sehr kompakte sym-

bolische Darstellung ermoglichen.
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6.2.1 Kodierung des AADL Datenraums

Da ein endliches Transitionssystem erstellt werden soll, diirfen in der Spezifikation
des Datenraums nur endliche Datentypen und nichtrekursive Funktionen referenziert
werden. D.h. als zuldssige Typen werden nur Aufzéhlungsdatentypen, Subranges,
Arrays mit endlichen Indexmengen und Records als Datenstrukturen zugelassen. Nur
fiir einen so eingeschrénkten Datenraum kann dann eine vollsténdig durch ROBDDs
reprisentierte Struktur zur Verfiigung gestellt werden [PH94, HP94, Her92].

Um die Ubersetzung von AADL Petri-Netzen in eine ROBDD-Darstellung zu be-
schreiben, wird zuerst auf die symbolische Kodierung des Datenraums eingegangen,

bevor die Kodierung der Kontrollaspekte beschrieben werden kann.

Datenraum

Die Grundelemente des Datenraums lassen sich auf getypte input und lokale Varia-
blen reduzieren, da lokale und output Variablen keinen Unterschied in der Behand-
lung innerhalb des Transitionssystems erfahren.! Input Variablen der Menge I44py,
konnen von der Umgebung beschrieben werden. Daraus folgt, daf3 sie ihren Wert zu

jeder Zeit dndern kénnen.

Lokale Variablen werden in zwei Mengen Vapr, und V} 4, unterteilt, wobei V4
das Bild von Vy,py, ist, in dem alle Variablen aus Vjapy ein gestrichenes ,, Aqui-
valent“ besitzen. Der Wert jede gestrichene Variable v' € V), représentiert bei
diesem Ansatz den neuen Wert der Variablen v € V4 4pz, im nichsten Zustand. Input
Variablen der Menge [44pr werden jederzeit von der Umgebung beschrieben. Aus
diesem Grund entfillt fiir sie eine Darstellung als gestrichene Variablen. Ein fiir die

ROBDD-Generierung geeigneter Datenraum l48t sich nun wie folgt angeben:

Definition 6.1 Datenraum.

FEin Datenraum ist eine Struktur Y = (DT aapr, Iaapr, Vaapr, Vaapg, init) mit

o DT yapy st eine endliche Menge von endlich reprisentierbaren Datentypen,
o [Aapr st eine endliche Menge von Input Variablen,

e Viapy ist eine endliche Menge von lokalen Variablen,

1Um im folgenden Text eine Unterscheidung zwischen den Variablen des AADL Datenraums des
Petri-Netzes im Gegensatz zu den bindren Variablen der symbolischen, BDD basierten Darstellung

zu erhalten, werden Mengen jeweils mit 4 4py, bzw. ppp indizert.
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o ViipL ist eine endliche Menge von gestrichenen, lokalen Variablen
e it ist eine Funktion, die jeder lokalen Variablen einen initialen Wert bzgl.

thres Datentyps zuordnet. o

Um eine symbolische Kodierung des AADL Datenraums zu erlangen, muf} eine
bindren Reprisentation jeder AADL Variable erzeugt werden. In Abhéngigkeit von
der auf verschiedenen Heuristiken basierenden Variablenordnung ¢ wird der binére
Domain (BD) durch zwei endliche Mengen von BDD-Variablen Vgpp und Vipp
(BD = Vgpp U V}pp) analog zu Vaapr und V., dargestellt. Dabei definiert [
eine Abbildung, die jeder AADL Variablen ihre zur Kodierung notwendigen BDD
Variablen zuordnet. Desweiteren wird zwischen einer BDD-Variablen v; € Vpp
!

und dem Index i € V4, der Variablen unterschieden; Viyger (Vi

o 1ew) Dezeichne in

diesem Zusammenhang die Menge der Indizes aller Variablen v; € V (v} € V'). Sei
B eine Menge von BDD-Variablen. Dann beschreibt ROBDD(B) die Menge aller

ROBDDs, die nur Variablen aus B referenzieren.

Die Grofle eines ROBDDs hingt von der gew#hlten BDD Variablenordnung ¢ ab.
Um Model Checking fiir grofle, industrielle Designs iiberhaupt zu erméglichen, ist
das Auffinden einer nahezu optimalen Variablenordnung ¢ eine Grundvoraussetzung.
2 Das Problem hierbei ist nicht nur eine kleine Repriisentation des Transitionssy-
stems sondern auch die Grofie der tempordren ROBDDs, welche wihrend des Mo-
del Checkings als Charakterisierung von temporéiren Zustandsmengen, z.B. der bei
Fixpunktberechnung, aufgebaut werden. Dynamische Reorganisationsverfahren der
Variablenordnung zur Laufzeit des Model Checkers konnen in einigen Fillen helfen.
Ihr Vorteil geht doch meistens durch einen enormen Zeitaufwand fiir ihre Berech-
nung wieder verloren [FYBSV93, Rud93]. Das Auffinden einer initialen, globalen
Variablenordnung ¢ wird hierdurch unbedingt notwendig. Sie kann u.a. durch ei-
ne Berechnung von Abhéngigkeitsrelationen und von Datenflulanalysen festgelegt
werden [P695]. Desweiteren kann eine Reachability-Berechnung als Analyse durch-
gefiihrt werden. Da auch sie auf einer Fizpunktberechnung basiert, kann eine Be-

rechnung der Variablenordnung auf dieser Basis ggf. auch gute Ergebnisse liefern.

Notation

Um die Generierung von symbolischen Transitionssystemen zu beschreiben, werden

2Zwar ermoglichen dynamische Reordering Techniken eine Optimierung der Darstellung, jedoch
ist ihr Laufzeitverhalten ggf sehr grof. Des weiteren sind die intermedidren Datenstrukturen des
Reorderings oft sehr komplex und erzwingen weitere hohe Laufzeiten des BDD-Toolsets.
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noch folgende Hilfsfunktionen bendétigt:

Basierend auf dem AADL Datenraum T und dem bindrem Domain BD werden
zwei Funktionen zur ROBDD-basierten Handhabung von booleschen Ausdriicken

(expr2bdd) und Datentransformationen (trans2bdd) eingesetzt:
expr2bddy g : Bexpr - ROBDD(BD)

berechnet einen einzigen ROBDD fiir einen gegebenen booleschen Ausdruck, der
genau dann zu 1 evaluiert wird, wenn der Ausdruck bool Expr im aktuellen Zustand

von BD zu true evaluiert.
trans2bddy g : Cont — 9(Vindes *ROBDD(BD))

berechnet zu einer Datentransformation eine Menge von Paaren (i,bdd;), welche
symbolisch die bitweise Datentransformation charakterisieren; hierbei kennzeichnet
i den Index der BDD Variablen v} € V' und bdd; € ROBDD(BD) den ROBDD,

welcher den neuen Wert nach der Transformation beschreibt. Die Funktion
validy g : Cont - ROBDD(BD)

ordnet einer Datentransformation einen ROBDD zu, welcher charakterisiert, ob sie
unter der aktuellen Belegung der bindren Variablen giiltig ist, d.h. da} keine Lauf-
zeitfehler durch Indexverletzung erzeugt werden. Dies wird u.a. notwendig durch die

binéire Kodierung von Datentypen®[Her92).
Als abkiirzende Schreibweise werden folgende Funktionen definiert:

x ROBDD(BD))

. . V’ ‘/zn exr
writeSety g : 2Vindea sy 9Vinder

eine Funktion, welche die Indexenge der durch eine Transformation verdnderten
bindren Variablen berechnet,

readSety g : 2Vinaer XROBDD(BD)) _, 9BD

eine Funktion, welche zu einer Datentransformationen die Menge von BDD-

Variablen berechnet, von denen sie abhingt, und die Funktion

sb: Vi x 2WVinaea XROBDD(BD)) s ROBDD(BD),

index

3Eine binsire Kodierung einer Variablen x mit Subranges 0. ..8 ben&tigt 4 binire Variablen zur
Kodierung. Dies wiirde aber dann eine Variable vom Subrange von 0...15 implizit definieren. Als
Giiltigkeitsbedingung konnte dann die Bedingung x < 8 angegeben werden.
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die eine Projektion auf einen einzelnen Transformations-BDD beziiglich ei-
nes Index durchfiihrt. Sei e eine AADL Datentransformation, dann beschreibt
writeSet(trans2bddy g(e)) die Menge von BDD Variablen Indizes, die die linke Seite

der Transformation reprisentieren. In
bdd; = sb(i, trans2expry g(e)),

wobei i € writeSet(trans2bddy z(e)) gilt, charakterisiert bdd; den Wert der bindren
Variablen v; € V'. Die Funktion

bdd : BD — ROBDD(BD)

bildet eine Variable auf einen ROBDD ab.

6.2.2 Kodierung der AADL-Kontrollstruktur

Eine Kodierung der Kontrollstruktur des Netzes kann auf zwei Arten vorgenommen

werden:

1. Die Markierung der Kontrollflustellen des Netzes sowie die Transitionsrelation
werden analog der zu B/E-Systemen kodiert. Sie benétigt dann zur Kodierung
2 % |Scontror| bindre Variablen.

2. Alle moglichen Markierungen der KontrollfluBstellen des Netzes werden ex-
plizit in einem Fallgraph représentiert, welcher erst in einem zweiten Schritt
symbolisch kodiert wird. Zur Kodierung werden dann nur 2 x logs(|V|) Va-
riablen benétigt, wobei |V| im worst case 2/5¢entroll Zustinde zur Kodierung

benotigt werden und welche dann die gleiche Komplexitéit wie Ansatz 1 besitzt.

Die erste Kodierungsmaoglichkeit stellt die logische Konsequenz aus der Kodierung
der B/E-Systeme dar und ist fiir parallele, unabhéngige Systeme adéquat, obwohl sie
den Nachteil der hohen Anzahl von notwendigen booleschen Variablen zur Kodierung
impliziert. Soll jedoch ein System mit relativ wenigen nebenléufigen Prozessen, wel-
che aus ldngeren sequentiellen Berechnungsschritten aufgebaut sind, kodiert werden,

so ist der zweite Ansatz beziiglich der notwendigen bindren Variablen vorzuziehen.

Die aus AADL Sperzifikationen, welche von einem Menschen (d.h. nicht maschinell)
erzeugt wurden, abgeleiteten Petri-Netze erfiillen meistens diese gutartige Eigen-
schaft und der Aufbau der fallgraphihnlichen Struktur, basierend auf der Markie-
rung der KontrollfluBstellen, ist keine speicherplatzkritische Phase der Ubersetzung.
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Das AADL Petri-Netz agiert letztlich nur wie ein abstrakter Programmzéhler, der,
in Abhéngigkeit von Bedingungen, Datentransformationen selektiert und ausfiihrt.
Die Kontrollstruktur kann deshalb in einen expliziten Kontrollautomaten (KA ) iiber-
setzt werden. Dies fiihrt zu einer Abstraktion von der Markierung der Stellen im Netz
und kann deshalb zu einer kompakteren Darstellung fiihren. Die Transitionen des
KA sind mit einer Aktivierungsbedingung und einer Menge von Datentransforma-
tionen in symbolischer Form annotiert, die sich von der Beschriftung des AADL
Petri-Netzes ableitet. Die ROBDD Realisierung der Aktivierungsbedingung v einer
Transition ¢ € T" des AADL Petri-Netzes ist durch

P(t) = /\ expr2bddy g(m(s))

SE'etﬁSTrigger

zu erlangen. Die Datentransformationen ¢ einer Transition ¢ € T und die Berechnung

ihrer Giiltigkeitsbedingung ¢ wird durch
o(t) = trans2bddy (I'(t))

und

(W= A validT(®)

transer(t)

aufgebaut. Der Kontrollautomat fiir ein AADL Petri-Netz kann nun wie folgt be-

schrieben werden:

Definition 6.2 Kontrollautomat.
Der Kontrollautomat KA eines AADL Petri-Netzes N ist eine Struktur
KA(N) — (SKAa 1/)7 ¢7 Ca TKA; Sinits Ta ﬁa BD) mit

o Sk ist eine endliche Menge von Zustinden (|Ska| < 25¢on ),

e v C ROBDD(BD) ist eine Menge von Aktivierungsbedingungen,

o ¢ C 2Viae XROBDD(BD)) ot eine Menge von Datentransformationen,
¢ C ROBDD(BD) ist eine Menge von Giltigkeitsbedingungen,

Tia C Skga X Ska Xy X ¢x( ist eine endliche Menge von Transitionen,

Sinit € Sk a ist ein Startzustand des Kontrollautomaten,

Y ist ein Datenraum (siehe Definition 6.1),

B ist eine bindre Kodierung der Typen und Variablen von Y

BD = (VUV'UI), der boolesche Domain als Kodierung der Variablen von Y.

0 ist eine totale Ordnungsrelation auf BD o
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Ein Kontrollautomat, der aus einem von einer AADL Spezifikation abgeleiteten
AADL Petri-Netz entstanden ist, hat folgende Lebendigkeitseigenschaft (input-
enabledness): Alle von einem Zustand ausgehenden Kanten sind mit wohlgeformten
Aktivierungsbedingungen beschriftet, so dafl immer mindestens eine von ihnen in
einem giiltigen Zustand des Datenraums zu true evaluierbar ist, wodurch immer
ein Fortschreiten in einen neuen Zustand gegeben ist. Ein Kontrollautomat wird als
deterministisch bezeichnet, wenn immer nur genau eine dieser Bedingung zu true

evaluiert werden kann.

6.2.3 Relationale Symbolische Transitionssysteme

Auf der Struktur des Kontrollautomaten aufbauend kann ein relationales symbo-
lisches Transitionssystem als Zielstruktur fiir die Eingabe in einen symbolischen

Model Checker einfach abgeleitet werden:

Definition 6.3 Relationales Symbolisches Transitionssystem (RSTS).

Ein relationales symbolisches Transitionssystem ist eine Struktur

RSTS = (VBDDinput7 VBDDsta,te7 VéDDstate’ 5, Sstart; NextStep), mat

® VBDD;nu: 1St €ine endliche Menge von booleschen Input-Variablen,

® VBDDy 05t eine endliche Menge von booleschen Zustands-Variablen,

® VipD,,,. it eine endliche Menge von gestrichenen, booleschen Zustands-Variablen
v' € Vipp.,..., die den neuen Wert der Zustands-Variablen v € Vppp,,,,.. beschrei-
ben,

e ¢ ist eine totale Ordnungsrelation auf V = Vepp,, .OVBDDwwe WVhDD, s

e St € ROBDD(Vipp,,,.) ist ein ROBDD, der einen initialen Zustand (ggf.
mehrere initiale Zustinde) von Vgpp.,,.,. charakterisiert,

e NextStep C {bdd | ROBDD(Vppp,,,.. Y VBDDutare U VBDD.r. )} U5t eine Menge
von relationalen NextStep-ROBDDs, die implizit als Disjunktion betrachtet wird.

O

Im folgenden Abschnitt des Kapitels wird die Konstruktion der Teilkomponenten

eines RSTS fiir einen gegebenen Kontrollautomaten beschrieben.

Die Mengen Vgpp und Vi, des booleschen Domains BD werden um die binédren
Variablen erweitert, die zur Kodierung der Zustédnde des KA notwendig sind. Um

sie zu kodieren, werden j = [logs(|Ska|)] boolesche Variablen benétigt. Diese neuen
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Variablen zusammen mit Vzpp beschreiben die Menge Vipp,,,,.. [hre gestrichene
Version vereinigt mit V3, ergibt die Menge Vi . Die Menge Vapp bleibt

input

durch die Kodierung der Kontrollzusténde unverédndert.

Die existierende globale Variablenordnung 4, die aus der Kodierung des AADL Da-
tenraums abgeleitet wurde, wird um die Variablen erweitert, die zur Kodierung
des KA notwendig sind. Da die Kontrollstruktur des KA wie ein abstrakter Pro-
grammzghler agiert, welcher die Datentransformationen in Abhéngigkeit von gege-
benen Bedingungen selektiert, haben sie die grofite Prioritdt in der globalen Va-
riablenordnung. Thre gestrichenen und ungestrichenen Variablen werden dabei ver-
schachtelt angeordnet. Alle anderen Anordnungsverfahren fithren zu weit groferen
Reprisentationen der ROBDDs des Transitionssystems [PH94].

Die symbolische Reprisentation des Startzustandes Sy ist eine Konjunktion der
symbolischen Kodierung der Initialisierungsausdriicke des AADL Datenraums und
der Kodierung des Startzustandes des KA:

Sstart = sbdd(simie)  \  expr2bddy (v = init(v))
veVaapL
Hierbei beschreibt sbdd : Sxa — ROBDD(Vgpp,,,,.) eine Funktion, die jedem Zu-
stand des KA einen ROBDD zuordnet, der ihn eindeutig charakterisiert.

Die wichtigste Komponente des RSTS ist die Menge der NextStep-Relationen zwi-

schen den Zusténden der bindren Variablen von V7.

in Abhéngigkeit von Vi,
und V.. Hierbei wird jede Transition (s,, sy, s, ¢, () € Tka durch einen sepa-
raten NextStep-ROBDD NextStep; reprisentiert, d.h. |Tx 4| = |NextStep|. Diese
Partitionierung der Relation hat sich als beste Grundlage fiir ein relationales Mo-
del Checking herausgestellt [PH94|. Die vollstindige Transitionsrelation des RSTS
ergibt sich dann als

NextStep = \/ NetxStep;.

teTka
Fiir die Darstellung der NextStep-Relationen werden noch zwei Hilfsfunktionen
benoétigt, die einen Zustand s € Sk4 durch einen ROBDD eindeutig charakteri-
sieren. Die Funktion

actualStatey g : Sk 4 — ROBDD(Vyyae)
charakterisiert einen Zustand mit ungestrichenen Variablen, wobei die Funktion

nextStatey g : Sxa — ROBDD(VY,...)
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dies mit gestrichenen Variablen durchfiihrt. Die NextStep Relation kann durch

NextStep = \V actual State(s,) A nextState(s,) A A( AdataTrans(e),
(Sz,Sy,¢,¢,<)ETKA

mit

dataTrans(d) = ( /\  sb(i,¢) < bdd(v])) A ( A bdd(vy) < bdd(v)))

icwriteSet(¢p) JEVindex —writeSet(d)

angegeben werden.

6.2.4 Funktionale Symbolische Transitionssysteme

Die Transformation eines KA in ein funktionales symbolisches Transitionssystem
basiert auf der Voraussetzung, dafl der KA deterministisch ist, d.h. dafl die Be-
dingungen der Transitionen, die von einem Zustand ausgehen, exklusiv sind. Diese
Eigenschaft kann durch einen Algorithmus mit linearer Laufzeit fiir einen gegebenen
KA berechnet werden. Im folgenden Abschnitt des Kapitels wird die BDD basierte
Kodierung der Kontrollstruktur des KA und die Integration der Datentransforma-

tionen in ein funktionales Transitionssystem beschrieben. Die Zielstruktur ist ein:

Definition 6.4 Funktionales Symbolisches Transitionssystem (FSTS).
Ein Funktionales Symbolisches Transitionssystem st eine Struktur
RSTS = (VBDDinput7 VBDDstate7 VéDDstate’ (5, Sstarta NextStep), mit

® VBDD,nu St €ine endliche Menge von booleschen Input-Variablen,

® Vepp.,... 1St eine endliche Menge von booleschen Zustands-Variablen,

® Vipp.,.. isteine endliche Menge von gestrichenen, booleschen Zustands-Variablen
v'" € Vipp.,,., die den neuen Wert der Zustands-Variablen v € Vppp,,,. be-
schreibt,

e 0 ist eine totale Ordnungsrelation auf V = VBDDmputUVBDDsmteUVéDDsme,

e Sinitiwa € ROBDD(Vgpp.,,...) ist ein ROBDD der den initialen Zustand von
VBDD,.yus Charakterisiert,

o NewtStep : Vipp.,... = ROBDD(VipputOVitare) assoziiert einen NextStep-BDD

. - ! /
zu jeder Variablen v' € Vpp °

Die Generierung eines FSTS fiir einen KA ist analog zu der Generierung eines RSTS,

bis auf die Erzeugung der NextStep-Funktionen, die den Wertiibergang der einzel-
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nen bindren Variablen beschreiben. Fiir jede Variable v] € Vgp D, muf eine Funk-
tion f; generiert werden, welche den Wert der Variablen im néchsten Zustand in

Abhéngigkeit vom aktuellen Zustand und den Input Variablen berechnet:

U; = fz (V;'nput U %tate)

Hierbei wird implizit davon ausgegangen, daf die i-te NextStep-Funktion mittels f;
als
NextStep; = (v & f;)

definiert werden kann. Die vollstindige NextStep-Funktion kann dann als Kom-
position der Teilfunktionen angesehen werden. Da die Umkodierung der einzelnen
Teilfunktionen unktionen zu der globalen Funktion NextStep im Falle des funk-
tionalen Symbolischen Model Checkings redundant ist und nur eine Umkodierung

darstellt, wird im folgenden bereits die Funktion f; als NextStep; bezeichnet.

Um funktionales Model Checking zu unterstiitzen, muf} jede einzelne Funktion total
sein.* Die symbolische Reprisentation hat diese Eigenschaft sicherzustellen, wobei

drei Probleme besonders beachtet werden miissen:

1. Durch die logarithmische Kodierung von Sk 4 kénnen mehr Zusténde beschrieben
werden als Sy Elemente hat, d.h. 27 > [Sg4|.

2. Die NextStep-Funktion mufl auf Zustinde anwendbar sein, die keine ausgehenden
Transitionen besitzen.

3. Es muf ein expliziter Fehlerzustand verwaltet werden, um Laufzeitfehler bei Da-

tentransformationen erkennen zu konnen.

Beispiel 6.1 Erweiterung der Transitionsrelation Abbildung 6.2 zeigt auf der
linken Seite die Struktur eines KA. Die bindre Kodierung der drei Zustinde des
KA mit zwei Variablen fihrt zu einer Kodierung von vier Zustinden in FSTS. Um
das totale Transitionsystem mit dem neuen Zustand bilden zu konnen, missen zwei
weitere Transitionen eingefiigt werden. Es sind Schleifen fir die Zustinde 3 und
4, die auf sich selber referenzieren, und mit den Bedingung true und der Identitdt
als Datentransformation annotiert werden. Der neue Zustand ,4“ stellt fir diesen
Zustand jedoch keinen QOuverhead dar, da er als expliziter Fehlerzustand angesehen
werden kann, in den dann implizit wihrend eines Model Checking Laufes bei einer

Fehlersituation verzweigt werden kann. Dies fiihrt dann zur sofortigen Terminierung

“Das zu transformierende AADL Petri-Netz mufl deshalb deterministisch bzgl. seines Kontroll-
flusses sein.
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(=11, ¢2,(2) (=91, ¢2,(2)

@ @ (true, id, true)

(Y1, 61,C true, id, true) (Y1, 61, G

true,id, true)

) ( ) (
@ @ @ (true, id, true)

Transitionsrelation eines KA Explizite Transitionsrelation der FSTS

Abbildung 6.2: Erweiterung der Transitionsrelation

einer Fizpunktberechnung, da kein weitere Kontrollzustand von diesem Zustand aus
angenommen werden kann und auch keine weitere Datentransformation vorgenom-

men wird. o

Drei aufeinanderfolgende Compilationsschritte miissen durchgefiihrt werden, um die

Menge von NextStep-Funktionen fiir einen KA zu erzeugen:

1. Jede Transition des KA wird in eine symbolische Struktur iibersetzt und
verdndert die Menge der Funktionen f Fiir jede Zustands-Variable wird die
zugehorige charakteristische NextStep Funktion aufgebaut, die angibt, welchen
Wert sie in Abhéngigkeit vom aktuellen Zustand im néchsten Zustand des Sy-
stems annehmen wird.

Die Konstruktion von f ist jedoch unterschiedlich fiir Variablen, die den Kontroll-
bzw. den Datenflufl des KA kodieren. Durch die statische Kontrollstruktur des
KA kann schon zur Compilezeit des Systems mehr Information in f integriert

werden, als es fiir die allgemeineren Datentransformationen méglich ist.

Kontrollflu3kodierung

Fiir die i-te bindre Variable v}, die zur Kodierung eines Zustandes des KA benotigt
wird, wird fvg inkrementell durch die Interpretation jeder Transition des KA auf-
gebaut. Die Kodierung ist hierbei abhéingig vom Zielzustand s, der gerade unter-
suchten Transition (s, sy, ¢i, ¢4, (i) € Tk 4 und ihrer zugeordneten Bedingung .
Es werden nur die Funktionen f veriindert, fiir die die Zustandsvariable v; mit

true bei der bindren Kodierung des Zielzustandes belegt wird.? Diese Eigenschaft

®Dies verhilt sich analog dem Aufbau von booleschen Formeln aus einer booleschen Wahrheits-
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kann durch die Funktion
binary : Sga x {1,..., [loga(|Skal)]} — {0,1}

repriasentiert werden. In diesem Fall wird f um die Konjunktion des ROBDD
sbdd(s;), welcher den Startzustand kodiert, dem ROBDD 4, der die Bedingung

der Transition charakterisiert, und der Giiltigkeitsbedingung ( erweitert.

fop == V sbdd(sz) A b A C
(Swasyﬂ/«'qd’qC)ETKA/\
binary(sy,i)=1

Wird die Bedingung ¢ nicht erfiillt, so wird der Wert der NextStep Funktion
beim Model Checking zu false evaluiert. Der Fehlerzustand hat somit die Kodie-
rung 0 zu tragen und wird als einzelner, isolierter Zustand im Kontrollautomaten

verwaltet.

Beispiel 6.2 Symbolische Kodierung der Transitionsrelation

("1?17052) ~
fv’l =

o) )

(Y1, ¢1) (true,id)

Transitionsrelation eines KA Symbolische Repriisentation von

fv’2 =

Zwischenfunktionen

Abbildung 6.3: Symbolische Kodierung der Transitionsrelation

Die bindare Kodierung der drei Zustinde des KA in Abbildung 6.3 erfolgt durch
zwei bindre Variablen (vy,vq). Die Kodierung der Transitionen des KA (hier der
besseren Ubersicht wegen ohne Giltigkeitsbedingung ) fihrt zu den beiden boo-
leschen Funktionen fv'l, fvé. Befindet sich das System z.B. im Zustand 1, so ist
der Wert der Variablen v, im ndchsten Zustand unabhdngig von dem FErgebnis
der Bedingung v und wird immer zu 1 evaluiert. Der Folgezustand der Varia-
blen vy dagegen st die Negation des Resultats der Bedingung vy, wie er durch fv2

charakterisiert wird. o

tabelle, bei der auch nur ,,Zeilen“ beriicksichtigt werden, deren Funktionswert 1 ist.
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Datentransformationskodierung

Fiir Zustands-Variablen, die den Datenraum kodieren, kénnen die f Funktio-
nen nicht in gleicher Weise aufgebaut werden. Der Wert dieser Variablen im
nichsten Zustand hingt von dem Kontrollzustand, der Aktivierungsbedingung
und der Datentransformation ab. Aus diesem Grund muf} eine Konjunktion der
drei ROBDDs aufgebaut werden. Fiir eine binére Variable v; € Vgpp - ist die

Funktion fv;. wie folgt gegeben

ﬁ,; = \V sbdd(sy) AN A sb(j, @)
(5£75y7¢7¢7<)ETKA
2. In diesem Schritt der Compilation wird eine charakteristische Funktion f aufge-
baut, die alle Zustédnde beschreibt, die mindestens eine ausgehende Kante besit-

zen:

f= \V sbdd(s,)

(5£75y7w7¢74)€TKA

Beispiel 6.3 Symbolische Kodierung von f

02) ()
10

0 1

Abbildung 6.4: Symbolische Kodierung von f

Fiir den KA aus Abbildung 6.3 ist der ROBDD, der alle Zustinde mit ausgehen-
den Kanten charakterisiert in Abbildung 6.4 angegeben. In diesem Beispiel ist es
die Menge der Zustinde 1 und 2. o

3. Im letzten Schritt werden die Funktionen f und fzur eigentlichen NextStep Funk-
tion zusammengefafit. Dies geschieht wiederum fiir jede Variable v' € Vpp .,
wobei die Funktion NextStep, erzeugt wird. Sie beschreibt den neuen Wert von
v" mit folgender Pragmatik:

Entweder kann das Transitionssystem in einen neuen Zustand iibergehen (f =
true) und fvz beschreibt den neuen Wert von v' oder das Transitionssystem ver-
bleibt im aktuellen Zustand (—f = true) und der neue Wert der Variablen v’

ergibt sich durch den aktuellen Wert von v. Da

f=7f
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kann die Funktion NextStep, wie folgt beschrieben werden:
NextStepy := fy V (—f Abdd(v))

Beispiel 6.4 Symbolische Kodierung der NextStep Funktionen

NezxtStep,, := NezxtStep,, :

2

10 1

&

1 0

Abbildung 6.5: Symbolische Kodierung der NextStep Funktionen fiir (v, ve)

Abbildung 6.5 zeigt die NextStep Funktionen fiir die Zustands-Variablen, die die
Kontrolle des KA aus Abbildung 6.3 kodieren. o

Mit der gerade présentierten Methode zur Ableitung eines symbolischen Transiti-
onssystems fiir einen Kontrollautomaten ist nun das symbolische Transitionssystem
einer AADL Spezifikation fiir Symbolisches Model Checking vorbereitet.

6.3 Symbolische Transitionssysteme fiir VHDL/S

Um die Relevanz dieses Ansatzes auch fiir ein industrielles Umfeld nachzuweisen,
sind die bisher vorgestellten Anséitze im Rahmen des ESPRIT Projektes FORMAT
fiir die Hardwarebeschreibungssprache VHDL bzw. VHDL/S StateCharts realisiert

worden.

Die Besonderheit dieser beiden Sprachen ist das Konzept der Sichtbarkeit von Mo-
difikationen auf Variablen ihrer Interfacebeschreibungen. Nur zu ganz bestimmten
Zeitpunkten, den wait-Konfigurationen, kann die Umgebung durch Sicht auf das
Interface Wertverdnderungen beobachten. Hieraus folgt fiir die Modellgenerierung,
daB} alle Zustdnde zwischen diesen von der Umgebung beobachtbaren Zustdnden
abstrahiert (zusammengefaltet bzw. kolabiert) werden kénnen. Dies fiihrt zu Mo-
dellen mit weniger Zustinden, was eine signifikante Beschleunigung fiir das Model
Checking zur Folgen hat.
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Bevor die zur Realisierung notwendigen Transformationen vorgestellt werden, soll
auf die Struktur der AADL Petri-Netze eingegangen werden, die bei der Uberset-
zung von VHDL bzw. VHDL/S StateCharts aufgebaut werden. Da die Modellgene-
rierung auf dieser Zwischenrepréisentation aufgebaut ist, mufl eine Kodierung von
ihr abhéngig sein, d.h. realisierte Kontrollkonzepte auf der Petri-Netzebene werden

sich auf Modellebene widerspiegeln.

6.3.1 VHDL

VHDL ist eine standardisierte Hardwarebeschreibungssprache [IEE87], welche von
allen fithrenden CAD Tool-Herstellen unterstiitzt wird. Eine detaillierte Einfiihrung
in den Sprachdesign und die Anwendung von VHDL fiir konkrete, komplexe Designs
wird in [Ash90b, LSU89, DJS93c, IEE87] durchgefiihrt. Im folgenden Abschnitt soll
nur kurz auf Basiskonstrukte der Sprache eingegangen werden, welche als relevant

fiir die Konstruktion von endlichen Transitionssystemen angesehen werden.

VHDL stellt sich als eine komplexe Sprache mit einer Vielzahl von mé&chtigen Mo-
dularisierungsmoglichkeiten dar. Das an ADA angelehnte package-Konzept erlaubt
eine modulare Spezifikation eines Designs und dessen Datentypen. Desweiteren wird
auch das Konzept der Konfiguration unterstiitzt, welches einen inkrementellen Ent-
wurf eines Gesamtdesigns erlaubt. Eine VHDL Design Entity besteht immer aus

zwei Komponenten:

1. Entity Deklaration:
Sie definiert die Komponenten des Interfaces und die initialen Werte von Varia-

blen. Es kann formal als Tupel
(1,0, Vyen, init)

angegeben werde, wobei I und O disjunkte Menge von Input- und Outputports
sind, Vi, eine Menge von generics ist und init eine Funktion, die jedem Output-
port einen Wert, zuweist.
2. Architecture Body:

Er definiert das Verhalten der Komponente, wie es im Interface sichbar wird. Der
Architecture Body kann entweder aus einer Struktur- oder einer Verhaltensbe-
schreibung bestehen. Eine Verhaltenbeschreibung kann wiederum durch mehrere
parallele Prozesse gegeben sein, die aus sequentiellem Programmcode aufgebaut
sind, der hier nicht detaillierter beschrieben werden soll (sieche [IEE87]).
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Abbildung 6.6 zeigt den Aufbau der Master-Slave-Komponenten des Request-
Acknowledge Protokolls. Tabelle 6.1 gibt eine mégliche VHDL-Implementierung der
beiden Komponenten an. Im Gegensatz zu AADL erlaubt VHDL u.a. eine Definition

Dem
I Instr
Master Slave Slave
i ﬁ T
Req
Ack
Abbildung 6.6: Master Slave Topologie
entity Master is entity Slave is
port (Instr : in bit; generic (id : bit := ’0°);
Dem : in bit; port (Addr : in bit;
Addr : out bit; Req : in bit;
Req : out bit; Ack : out bit);
Ack : in bit); end Slave;

end Master;
architecture behaviour of Slave is

architecture behaviour of Master is begin
begin process
process begin
begin wait on Req until Req = ’17;
wait on Dem,Ack if (Addr = id) then
until Dem = ’1’ and Ack = ’0’; Ack <= 1’;
Addr <= Instr wait on Req = ’0’
Req <= ’1’; Ack <= ’07;
wait on Ack until Ack = ’1° end if;
Req <= ’07; end process;
wait on Dem until Dem = ’07’; end behaviour

end process;

end behaviour

Tabelle 6.1: VHDL Beschreibung des Master- und Slave-Moduls des Req-Ack Pro-
tokolls

von Zeitannotationen zu Datentransformationen.
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6.3.1.1 Ubersetzung von VHDL in AADL Petri-Netze

Die Beschreibung des VHDL Standards in [IEE87] gibt nur eine informelle Beschrei-
bung eines Ausfiihrungsmodells fiir VHDL an. Seine formale Semantik, welche alle
Aspekte eines VHDL Designs vollstindig abdeckt, ist noch nicht als Industriestan-
dard festgelegt worden.

Eine formale Semantik im Kontext von interaktiven Theorembeweisern, z.B. HOL,
wurde von [vT90, BPS91, BEP93] definiert, welche jedoch nicht addquat fiir vollau-
tomatische Beweisverfahren sind. Der Ansatz von [OC93] stiitzt seine Semantik da-
gegen auf Coloured Petri-Netze ab. Hierbei werden jedoch Datenaspekte von VHDL
mit unendlichen Datentypen modelliert, so dafl automatische Verfahren, basierend
auf endlichen Automaten, nicht angewendet werden kénnen. Die dieser Arbeit zu
Grunde liegende Semantik von VHDL, d.h. die Generierung von Symbolischen Tran-
sitionssystemen, basiert auf der Arbeit von [D6h94], die sich an frithere Arbeiten von
[DJS93b, DJS93a, DJS93c]| anschlieft. Im folgenden Abschnitt wird kurz auf die ge-
nerelle Struktur eines AADL Petri-Netzes eingegangen, wie es bei der Ubersetzung

von VHDL inkrementell erzeugt wird.

Generierung des Datenraums

Eine von der VHDL-Implementierung abgeleitete Symboltabelle, eine Struktur, in
der alle referenzierten Typen und Variablen aufgefiihrt sind, reprisentiert den Daten-
raum des AADL Petri-Netzes. In ihr werden Typen, lokale Variablen und Funktio-
nen des Systems unter einem eindeutigen Bezeichner abgelegt und einem abstrakten
Datentyp gleich zugreifbar gemacht. Fiir Ports werden komplexere Datenstruktu-
ren, sog. projected waveforms, abgeleitet, die das zeitbehaftete Schreiben auf Ports
widerspiegeln (siche [D5h94]).

Generierung des Petri-Netzgeriistes

Die Struktur eines von einer VHDL-Implementierung abgeleiteten AADL Petri-
Netzes, wie es in Abbildung 6.7 zu sehen ist, wird inkrementell aufgebaut. Ausgehend
von der Ubersetzung einzelner VHDL-Statements wird das sequentielle Teilnetz eines
Prozesses durch Aneinanderkettung aufgebaut. Nachdem alle Prozesse in Teilnetze
iibersetzt wurden, findet eine sequentielle Aneinanderreihung statt. Hierbei wird
zwischen der globalen und lokalen Kontrolle unterschieden. Jeder VHDL-Prozef}, an-

gesteuert von der globalen Kontrolle, fiihrt lokal seine Berechnungen durch, bis er auf
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ein wait-Statement trifft und die globale Kontrolle an den folgenden VHDL-Prozef3
weiterleitet. Nachdem alle Prozesse durchlaufen sind, befindet sich das System in
einer wait-Konfiguration. Hiernach wird in der weiteren Netzstruktur ein Update
auf die Projected Waveforms der Signale durchgefiihrt und die Werte der neuen
Input-Variablen gelesen. Jeder Prozef} fiihrt dann seine Berechnungsschritte relativ

zu seiner lokalen Kontrolle weiter fort.

Q Globale Kontrolle

O Lokale Kontrolle

resume resume

suspend | | suspend | | | Prozess-Teilnetz

: Statements | : |
i 1 |
I
: I

| Statements

Globales Waveform Update

resume resume

! suspend : suspend

Abbildung 6.7: Struktureller Aufbau eines Petri-Netzes aus einer VHDL-

Beschreibung mit zwei Prozessen

6.3.2 VHDL/S StateChart

VHDL/S StateChart ist eine graphische, automatenbasierte Spezifikationssprache
fiir reaktive Systeme. Sie wurde im Kontext des ESPRIT Projektes Nr. 6128 FOR-
MAT entwickelt und basiert auf dem StateChart-Sprachentwurf von D. Harel Mitte
der 80er Jahre [Har87]. VHDL/S StateCharts verbindet die Sprachen VHDL (siehe
Kapitel 6.3.1) und StateChart zu einer homogenen Spezifikationssprache.

Das Basiskonzept besteht dabei aus der sequentiellen und parallelen Kompositi-
on von endlichen Automaten. Die Kommunikation zwischen einzelnen Automaten
wird mittels sogenannter atomic events realisiert. Transitionen verbinden Zusténde
und kennzeichnen so die Kontrollstruktur einer VHDL/S StateCharts. Sie sind mit
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booleschen Ausdriicken iiber Events oder Bedingungen iiber dem Datenraum und
mit, einer Liste von Events, die bei der Ausfiihrung der Transition generiert wer-
den, annotiert. Transitionen verbinden hierbei nicht nur Zusténde gleicher Hier-
archiestufen, sondern sie kénnen zwischen beliebigen Zusténden eingefiihrt werden
[Har87, HPSS87, PS91]. Die graphische Représentation der Objekte ist in Abbildung
6.8 gegeben. Die Integration der beiden Sprachen wurde wie folgt durchgefiihrt: Die

l Basiszustand

Parallele Komposition

S

Sequentielle Komposition

Hpl

{ Transition

alc
Aktiviert, wenn Event a stattfindet
Generiert Event c beim Schalten

Abbildung 6.8: Graphische Objekte von VHDL/S StateChart

Kernsprache ist StateChart, d.h. die Dekomposition eines Designs wird durch die
Sequenz- und Parallel-Operatoren von StateChart realisiert. Sowohl die VHDL Da-
tentypwelt als auch die VHDL Kontrollstrukturen dienen zur Bereicherung der rei-
nen StateChart Kontrollstruktur. In VHDL/S StateChart konnen die Transitionen
mit sequentiellem VHDL Code ohne wait-Statements annotiert sein. Dies schlief3t
die arithmetischen Standardoperationen auf Datentypen und die Wertzuweisungen
an Signale, dem Kommunikationsmechanismus von VHDL mit ein. Somit kénnen
VHDL/S StateChart Designs problemlos in reine VHDL Umgebungen eingebettet

und verifiziert werden, so daf} eine industrielle Akzeptanz erreicht wird.

Die Semantik einer VHDL/S StateChart Spezifikation ist eine Menge von Sequenzen

von beobachtbaren Portbelegungen des Interfaces der gegebenen Spezifikation. Die
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Berechnung der Sequenzen durch ein AADL Petri-Netz wird in [HK94] aufgezeigt.
Anhand eines Beispiels (siehe Abbildung 6.9) sollen nocheinmal kurz die Syntax und
die Semantik einer VHDL/S StateChart Implementierung beschrieben werden.

Beispiel 6.5 VHDL/S StateChart

S1 | x:=2; ESZ X<10 / x:=x+1;
| x:=2; |
A | y<=x after 5ns; B ! c D

Abbildung 6.9: Eine VHDL/S StateChart Spezifikation

Die Beispielspezifikation besteht aus der parallelen Komposition zweier sequentieller
VHDL/S StateCharts S1 und S2. Das System beginnt mit der Ausfihrung in den
Zustinden A und C. Die Variable x hat zu Beginn der Ausfiihrung den Wert 2. Da
sowohl die Transition vom Zustand A nach B als auch die Transition von Zustand
C nach D aktiviert sind, kénnen beide Transitionen schalten. Die Transition von
S1 weist der Variablen x den Wert 2 zu, wohingegen die Transition aus S2 den
Wert von x inkrementiert. Der tatsichliche Wert von x wird nichtdeterministisch
ausgewdhlt. Nach dem ersten Schritt des System sind die Zustinde B und D akti-
viert und die Variable x hat entweder den Wert 2 oder 3, je nachdem in welcher
Reihenfolge die Transitionen ausgefiihrt wurden. Danach sind wieder die Zustinde
A und C aktiviert. Die Transition aus S2 hat keine Aktion ausgefihrt, wogegen die
Transition von S1 den Wert von x (2 oder 3) dem Signal y mit dem Zeitstempel
ons zugewiesen hat, d.h. y wird nach 5ns den aktuellen Wert von x annehmen. Der
EvaluationsprozefS wird nun fortschreiten und die Variable x kann dabei jeden Wert
zuischen 2 und 10 annehmen, wobei y den jeweiligen Wert nach 5ns propagieren

wird.

6.3.2.1 Ubersetzung von VHDL/S StateCharts in AADL Petri-Netze

Der prinzipielle Aufbau eines von einer VHDL/S StateChart Spezifikation abgelei-
teten AADL Petri-Netzes wird beispielhaft in Abbildung 6.10 beschrieben. Globa-
le boolesche Variablen kodieren den aktuellen Zustand des Systems, d.h. zu wel-
chen Zeitpunkten welche Zustédnde aktiviert sind. Diese Menge von Variablen wird
zu Beginn kopiert, um eine Folgezustandsberechnung durchzufiihren [HK94]. Im
anschlieenden Teilnetz Berechnung der Folgekonfiguration werden die VHDL/S

StateChart Transitionen simuliert. Neben Modifikationen des Datenraums werden
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auch die Variablen zur Bestimmung des Folgezustandes berechnet. Durch das Schal-

. Berechnung des minimalen Delays
und des Waveform Updates

Kopieren der Variablen
zur Zustandskodierung

i T

Aufloesung von
Schreibkonflikten auf Variablen

Berechnung der folgenden
Konfiguration

Berechnung der
Default Transitionen

Abbildung 6.10: Globale Petri-Netzstruktur einer VHDL/S StateChart Spezifikation

ten der StateChart Transitionen kénnen hierarchische Zustdnde betreten werden, de-
ren default-Transitionen ausgefithrt werden miissen, bevor eine neue Konfiguration
angenommen werden kann. In VHDL/S StateChart konnen Variablen in parallelen
Komponenten beschrieben werden. Diese Eigenschaft fiihrt Nichtdeterminismus ein,
da parallele Transitionen einer Variablen verschiedene Werte zuweisen kénnen. Die-
ser Nichtdeterminismus wird im Petri-Netz aufgelost, indem fiir jede Variable eine
Kopie pro paralleler Komponente erzeugt wird, die ausschliefilich lokal benutzt wird.
Nach einem Simulationszyklus werden die lokalen Variablen synchronisiert, d.h. aus
der Menge der fiir eine Variable moéglichen Werte wird einer nichtdeterministisch
ausgewihlt. Nach dieser Auswahl miissen alle Variablen mit dem neuen Wert ak-
tualisiert werden, dies geschieht in der Komponente Aufidsung von Schreibkonflikten
auf Variablen. Im letzten Abschnitt des Netzes wird die fiir diesen Simulationszyklus
benotigte Zeit berechnet und ein Update aller Waveforms ausgefiihrt. Hiernach ist

ein Simulationszyklus vollstindig abgearbeitet und ein neuer Zyklus kann beginnen.

6.3.2.2 Schalten von VHDL/S StateChart Transitionen

Das AADL Petri-Netz fiir die Berechnung der Folgekonfiguration wird induktiv
iiber die StateChart Struktur aufgebaut. Hierbei werden StateChart-Transitionen
auf Petri-Netz-Transitionen abgebildet.
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Eine parallele StateChart-Komponente wird in eine Anzahl von sequentiellen Teil-
netzen abgebildet. Hierdurch werden alle parallelen Komponenten sequentiell nach-
einander abgearbeitet. Hierarchische StateChart Strukturen werden in Petri-Netze
iibersetzt, in denen Transitionen im Konflikt stehen. Hierdurch wird sichergestellt,
dafl das Verhalten des Petri-Netzes zur VHDL/S StateChart genau korrespondiert.
In der Abbildung 6.11 wird diese Struktur nocheinmal veranschaulicht. Der parallele

VHDL/S StateChart AADL Petri-Netz

Abbildung 6.11: Compilationsschema fiir VHDL/S StateChart

StateChart-Zustand besteht aus den drei Teilkomponenten C1, C2 und C3 und wird
in ein Petri-Netz iibersetzt, in dem die Teilnetze der Komponenten sequentiell ver-
bunden sind. Die erste Transition testet, ob iiberhaupt eine StateChart-Transition
aktiviert ist (Bedingung e). Fiir jede Teilkomponenten existiert eine 7-Transition,

die aktiviert ist, wenn keine Transition ihrer Teilkomponente aktiviert ist.

Der sequentielle StateChart Zustand besteht aus den Zustinden C7 und C2 und
den Transitionen t1, t2 und t3. Dieses System wird in ein Petri-Netz iibersetzt,
in dem alle fiinf Objekte im Konflikt stehen, d.h. wenn die StateChart-Transition
t1 schaltet, konnen weder t2 oder t3 noch anderweitige Transitionen von C71 oder
(2 schalten. Die Petri-Netztransitionen der entsprechenden StateChart-Transitionen
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sind mit Triggerstellen verbunden, welche diese Zustandsbedingungen eindeutig ko-

dieren.

Das AADL Petri-Netz, welches fiir eine VHDL/S StateChart-Struktur erzeugt wur-
de, wird um eine weitere Transition erweitert, die parallel zum generierten Netz
plaziert wird. Diese Transition ist nur genau dann aktiviert, wenn keine Transition
des VHDL/S StateChart Kern-Netzes aktiviert ist. Diese Struktur garantiert die
Lebendigkeit des Netzes.

6.3.3 Reduktionstechniken

Wie schon eingangs erldutert, sind bei VHDL bzw. VHDL/S StateCharts Zusténde,
die keinen wait-Konfigurationen entsprechen, nicht fiir die Umgebung beobacht-
bar. Sie konnen deshalb mittels Substitution aus dem Modell herausgerechnet wer-
den. Somit besteht die Mdoglichkeit, alle Transformationen zwischen zwei wait-
Konfigurationen - im deterministischen Fall - durch eine dquivalente Transformation
zu ersetzen oder - im nichtdeterministischen Fall - durch eine Anzahl von Transfor-
mationen zu ersetzen, die den moglichen Wertverldufen zwischen den Konfiguratio-

nen entsprechen.

Die Transformation des Kontrollautomaten ist durch eine Substitution der
Bedingungs- und Datentransformationen der ROBDDs der Transitionen gegeben.
Die VHDL Kontrollstrukturen sind stark eingeschréankt und fiihren zu einer Graph-
struktur, welche von drei Transformationsregeln inkrementell reduziert werden kann

[PHO5].

Die im folgenden vorgestellten Transformation des Kontrollautomaten sind
durchfithrbar, da alle Datentransformationen deterministisch sind und der abge-
leitete Kontrollautomat aus VHDL bzw. VHDL/S StateCharts Implementierungen
wohlgeformt ist, so dafy die Anwendung der Transformationsregeln assoziativ und die
vollstindige Transformation des Kontrollautomaten durch die Erfiillung der Chuch-

Rosser-FEigenschaft der einzelnen Transformationen erfiillt ist (siehe u.a. Ersetzungs-
systeme in [Old91b, ASU87, FL8g|).

Nachdem alle Zusténde, die nicht als eine wait-Konfiguration auszeichnet sind, elimi-
niert wurden, fiihrt das kompaktere Transitionssystem zu einer sehr viel schnelleren
Fixpunktberechnung beim symbolischen Model Checking (siehe Kapitel 6.3.3.4 Ex-
perimentelle Ergebnisse). Diese Beobachtung ist generell nicht zu erwarten, da zwar
die Anzahl der Iterationsschritte abnimmt, die Grofle der ROBDD-Reprisentation
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der NextStep-Funktionen(-Relationen) stark zunehmen kann.

6.3.3.1 Reduktionsregeln

Die Reduktionsregeln stiitzen sich auf die Grundlagen der Substitutionstechniken
fiir Datentransformationen ab, die in [O1d91b, Ste88] detailliert eingefiihrt wurden.

Elimination paralleler Kanten

Zwei Transitionen, die einen gemeinsamen Startzustand und einen gemeinsamen
Zielzustand besitzen, konnen durch eine neue Transition ersetzt werden, wenn die
beiden Bedingungen der Transitionen sich ausschlieflen, d.h. die Konjunktion false
ergibt. Desweiteren darf s; nicht zu einer Schleife gehéren (siehe Elimination von
Schleifen).

Die Bedingung der neu in in den Kontrollautomaten zu integrierten Transition wird
mit der Disjunktion der Bedingungen der beiden alten Transition annotiert. Die Da-
tentransformationen der beiden alten Transitionen werden dabei jeweils mit ihren
zugehorigen Bedingungen iiber eine Konjunktion verbunden, um einen selektiven

Zugriff in Abhéngigkeit des aktuellen Zustands des Datenraums zu gewéhrleisten.

(i, 61, C:) (i 65 G) > | (true,¢,¢)

Abbildung 6.12: Elimination paralleler Transitionen

Die Elimination zweier paralleler Kanten eines gegeben Kontrollautomaten KA

verdndert die nur die Menge Tk 4 seiner Transitionen.

Sei u = writeSet(p,) — writeSet(¢,), v = writeSet(p,) N writeSet(p,) und w =
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writeSet(¢p,) — writeSet(¢,), dann ergibt sich die Transformation als:

TKA ::TKA - {(Skaslawp7¢pacp)7(Skaslawq7¢q7€q)}
U {(Sk,Sl,'l/)p\/'l/)q,
U (6, ((Yp A sb(i; 6p)) V (80 A vi & 07))) U
U

1EU

U (1, ((4p A sb(i, §p)) V (g A 5b(i, ¢4))))

S

UG (g A 5B 80)) V (0 A s )
Uy A G VU AG)

Dieses Verfahren kann iterativ auf alle parallelen Transitionen angewendet werden,

so lange sich die Bedingungen der zu verschmelzenden Transitionen ausschliefen.

Elimination von Zustidnden

Ein Zustand s kann aus dem Kontrollautomaten entfernt werden, wenn es sich
bei ihm nicht um eine wait-Konfiguration handelt und er nicht Teil eines loka-
len Zyklusses ist. Alle Transitionen, die auf den Zustand s zeigen oder von ihm
ausgehen, werden durch neue Transitionen mittels Kreuzproduktbildung der ver-

schiedenen sequentiellen Konfigurationen erzeugt. Das Falten zweier sequentieller

Si Si+n—1 Sq Si+n—1

Sitn Si+n+m—1 Si4+n Sitn+m—1
2: (Yitn—1, Pitn—1,Citn—1) 6: (Vi1 Pia, Civr)
3: (¢i+n7 ¢i+n7 CH—n) T (¢£+n+m717 ¢Ii+n+m717 Cz(+n+m71)
4 (Yitntm—1, Pitntm—1,Citntm—1) 8: (Vigntm—2s Pidntm—2sCitntm—2)

Abbildung 6.13: Elimination eines Kontrollautomatenzustandes
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Transitionen wird durchgefiihrt, indem in den Transformationen und Bedingungen
der zweiten Transition das Vorkommen aller verdnderten ROBDD Variablen der
ersten Transformation durch die entsprechenden Transformations ROBDDs substi-
tuiert werden. Dies geschieht unter der Beriicksichtigung der Bedingung der ersten
Transition. Sei s € Si4 ein zu entfernender Zustand des Kontrollautomaten KA,
Pres = {(si, s,¢i, 0i, () € Tia} die Menge der Kanten, die s als Zielzustand und
Posty = {(s, 55, ¥}, 9;,(;) € Tka} die Menge der Kanten, die s als Ausgangszustand
haben, dann kann die Transformation Menge der Transitionen und Zustidnde des

Kontrollautomaten wie folgt angegeb werden:

Tia:= (Tka\ (PresU Posty)) U
{ (8K Sm» Yglvi\iby A sb(i, ¢p)]i6write5et(¢>p)a
Pqlvi\Yp A sb(i, ¢p)]i6write5et(¢>p)a
Cp A Cvi\thp A 8b(7, §p)licwriteset(s,))
| (Sks 8, Vps Bps Cp)s (S, Smy Vs P, Cg) € Tiea }

SKA = SKA \ {8}

Elimination von Schleifen

Das Auflésen von Schleifen, d.h. Transitionen mit gleichen Start- und Zielzustédnden,
des Kontrollautomaten (sieche Abbildung 6.14 (a)) stiitzt sich auf die Berechnung
von kleinsten Fixpunkten ab. Hierbei wird in einer ersten Phase eine endliche Ent-
faltung der Schleife (b) berechnet, welches als eine Transformation der Schleife in
eine Fallunterscheidung, die die Anzahl der moglichen Iterationsfolgen widerspiegeln,
angesehen werden kann. Diese Schleifen werden anschliefend wieder durch eine Par-
allelkomposition in eine einzige Kante iiberfiihrt (c), die dann per Substitution in

nachfolgende Transitionen integriert werden kann (d).

Die Bedingungen und Transformationen der neuen Transitionen ergeben sich durch:

Vo=
%2. = 1 /\1/)]1-[%\%1 A 5b(i, @) icwriteset(s;)

Y= AT o\ A sD(i, 6))licwriteses;)
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(V5,945 C)

(Y, di, Gi) (i, ¢i, Gi) (5, 97, ¢;)

(’l/}jfiz ) d)jfim ) ijim)

O SR O

(s, i, Gi) (Y3, b, Ciz)

Abbildung 6.14: Elimination von Schleifen

i = %
? = Qﬁ; [UZ\'I/); N Sb(i, ¢j)]i€writeSet(¢j)
oy = ?_I[Ui\lb?_l A sb(i, ¢j)]i€write$’et(¢j)

Das Iterationsverfahren terminiert aus den zwei folgenden Griinden:

1. Die Schleifenbedingung wird bei einer Iteration zu false evaluiert, d.h.

Uy A 1/)?[%'\1/)? A 5b(i, d5)|icwriteset(s;) = false

oder
2. die Schleifenbedingung wird nie verletzt und die Berechnung divergiert. Da alle
Berechnungen jedoch auf endlichen Wertebereichen agieren, terminiert auch in

diesem Fall das Berechnungsverfahren, wenn folgende Eigenschaften gelten:

o=y ag = e
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und es kann eine Divergenzbedingung w angegeben werden

n

o=V~

k=1

Die neu erzeugten Transitionen konnen nun mittels des Verfahrens zur Elimination
paralleler Kanten zu einer einzigen Transition (sg, sk, ¥j;.., #j,.» Cjyip) ZUSamMMenge-

faf3t werden.

6.3.3.2 Integration von Standard-Assumptions

Die Simulationssemantik von VHDL [IEE87] legt fest, dafl zu Beginn einer Simulati-
on jeder Prozef seine Berechnungen bis seinem ersten wait-Anweisung ausfiihrt. Die
Semantik von VHDL ordnet den Input-Variablen des Moduls fiir diese Berechnung
feste, konstante Werte zu, die sich aus den expliziten und impliziten Initialisierungen
der Input-Variablen ergeben. In einer ersten Realisierung wurden diese Eigenschaf-
ten in temporaler Logik als Assumptions fiir das Model Checking kodiert. Diese
Formeln werden bei diesem Verfahren in eine automatenihnliche Struktur, dem s.g.
Tableau, iibersetzt und mit dem symbolischen Transitionssystem geschnitten, so dafl
nur noch Abldufe im Transitionssystem mdglich sind, die vom Tableau her erlaubt

sind.

Da von dem Startzustand des Kontrollautomaten genau eine Transition mit einer
giiltigen Bedingung zu einem Zustand fiihrt, der eine wait-Konfiguration charak-
terisiert, kann diese erste deterministische Berechnung bereits in das Modell mit

integriert werden und erspart somit die Integration via Tableau.

6.3.3.3 Heuristiken zur Anwendung der Reduktionen

Neben dem Auffinden einer optimalen Variablenordnung zur Generierung klei-
ner ROBDDs, die das STS beschreiben, ist die effiziente Erzeugung des STS fiir
einen Kontrollautomaten von vielen Faktoren abhingig, die u.a. im Rahmen von
[P695, Bro95] néher untersucht wurden. Zwei zeit- und speicherplatzkritische Pha-

sen standen zur Optimierung an:

1. Reduktion des Kontrollautomaten

2. Erzeugung des RSTS fiir einen Kontrollautomaten
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Ausgehend von den o.g. Reduktionsregeln fiihrt ihre straight forward Anwendung
zu sehr schlechten Laufzeiten innerhalb der Reduktionsphase, und es entstehen in-
termedidre ROBDDs, die in ihrer Grofie und Struktur eine weitere Anwendung der
Reduktionsregeln fiir reale Beispiele unmoglich machen. Um dieses Problem zu l6sen,

konnen zwei Anséitze verfolgt werden:

1. Optimierung der Anwendung von Reduktionsregeln (Top-Level) und
2. Optimierung der Reihenfolge zur Substitution von binéiren Variablen (Bottom-
Level)

Top-Level

Ein Messen des Zeitaufwands fiir die verschiedenen Regeln ergibt, dal die Substi-
tution von bindren Variablen durch die funktionalen Transformations-ROBDDs das
zeitaufwendigste Verfahren ist. Hieraus ergibt sich dann die folgende, nach zuneh-

menden Zeitdauer sortierte Reihenfolge der Regeln:

. Elimination von Zustdnden
. Komposition zweier paralleler Transitionen

. Berechnung von Fixpunkten

=W N

. Komposition zweier sequentieller Transitionen

Eine Anwendung der Reduktionsregeln mittels dieser Prioritéitenliste kann nun
strukturiert anhand folgender Heuristiken erfolgen, die ihrer Effektivitdt nach auf-

gelistet sind:

1. Heuristiken, die ohne Kenntnis der Struktur des Kontrollautomaten agieren

o Ausgehend vom Startzustand in Kantenrichtung des Kontrollautomaten
Diese Strategie hat die schlechtesten Ergebnisse, da sie dem straight-
forward Ansatz am néchsten kommt.

o Gleichverteilte Reduktion
Durch die Einfiihrung von Reduktions-Leveln wird eine gleichverteilte
Reduktion des Kontrollautomaten erreicht, bei dem das Anwachsen der
Grofle der ROBDDs friih zu relativ grolen Strukturen fiihrt.

o Zufillige Auswahl von Transitionen
Durch eine zuféllige Auswahl der Transitionen kann obiger Nachteil der

Gleichverteilung zeitweise aufgefangen werden.
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e Ausgehend vom Startzustand entgegen dem Kontrollflufs

Dieser Ansatz brachte fiir aus VHDL abgeleitete Kontrollautomaten gute
Ergebnisse, da zufillig komplexe Berechnungen zu Anfang der Kontrolle
ausgefiihrt werden.

Selektion von Transitionen anhand von Prioritditen

Bei diesem Ansatz wurden Transitionen Prioritdten zugeordnet, von
denen eindeutig angenommen werden konnte, dafl sie mit komplexen,
schlecht zu substituierenden Transformationen und Bedingungen anno-

tiert sind.

2. Heuristiken, die auf der Analyse der Annotationen des Kontrollautomaten be-

ruhen

e Unabhdingigkeit der Datentransformation zweier Transitionen

Bei diesem Ansatz werden Transitionen ausgewahlt, die disjunkte Da-
tenbereiche modifizieren. Dieses Verfahren ist zu Anfang der Reduktion
am schnellsten, verlangsamt sich jedoch nach jeder Anwendung, da die
durchschnittliche Gréfle der transformierenden Datenbereiche sehr stark
anwichst.

Anzahl der funktionalen Transformations-ROBDDs einer Transitionen
Hierbei wird den Transitionen des Kontrollautomaten eine Prioritit zu-
geordnet, die sich direkt aus der Anzahl ihrer Transformations-ROBDDs
ergibt. Dieser quantitativer Ansatz fiihrt zu besseren Ergebnisses als der
auf Datenbereichen basierende Ansatz.

Gréfie der funktionalen Transformations-ROBDDs einer Transitionen
Bei diesem Ansatz wird eine Kenngréfle aus der Anzahl der ROBDD-
Knoten der einzelnen funktionalen Transformations-ROBDDs abgeleitet.
Dieses Verfahren fiihrt zu guten Ergebnissen beziiglich der Gréfle der
intermedidren ROBDDs, jedoch ist der Zeitaufwand fiir die Berechnung
der Grofle der ROBDDs ein nicht akzeptabler Overhead.

3. Heuristik, die Information iiber die Struktur des Kontrollautomaten ausnutzt

Dieser Ansatz stellt eine Optimierung des Ansatzes dar, bei dem einzelnen
Transitionen Prioritdten zugewiesen werden. Bei diesem Ansatz werden iso-
morphe Teilgraphen nur ein einziges mal reduziert und dann entsprechend
substituiert.

Fiir Kontrollautomaten, die aus VHDL abgeleitet werden, ist dieses Verfah-
ren effizient, da sie als Kreuzprodukte der Teilgraphen, die einzelne Prozef3-

fragmente représentieren, aufgebaut werden und diese Information einfach auf
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Kontrollautomatenebene reprisentiert werden kann.

Fiir aus VHDL/S StateChart abgeleitet Kontrollautomaten bringt dieses Ver-
fahren keinerlei Vorteil, da hier keine wait-Konfigurationen unterschieden wer-
den kénnen und somit auch keine isomorphe Teilgraphen existieren.

Der Zeitvorteil dieses Verfahrens gegeniiber dem rein prioritdtsorientierten
Ansatz betrigt aber nur ca. 10-15 %. Diese iiberraschend geringe Optimie-
rung liegt an der Tatsache, daf iiber 70 % der Reduktionszeit fiir die Sub-
stitutionen der Transformationen des globalen Netzes in die reduzierten wait-
Konfigurations-Teiltransformationen bendtigt wird. Da diese Transformatio-
nen aber nicht umgangen werden konnen, ist das Ergebnis trotzdem als gut

zu bewerten.

Fazit:

Eine gute Heuristik fiir die Reduktion eines Kontrollautomaten muf so lange wie
moglich mit kleinen ROBDDs agieren. Hierbei ist es auch von Vorteil, kleiner
ROBDDs in sehr grofle ROBDDs zu integrieren, als dieses Verfahren mit mittel-
groflen ROBDDs durchzufiihren.

Bottom-Level

Kommt eine Reduktionsregel zum Einsatz, miissen gegebenenfalls Substitutionen
von bindren Variablen mit funktionalen Transformations-ROBDDs durchgefiihrt
werden. Hierbei stehen zwei Vorgehensweisen zur Verfiigung, die sich an der Prioritét

der einzelnen ROBDD Variablen orientieren:

1. Substitution der Variablen in einer Reihenfolge mit fallender Prioritét

2. Substitution der Variablen in einer Reihenfolge mit steigender Prioritét

Es hat sich gezeigt, daf} die zweite Variante der Substitutionsreihenfolge eindeutig
schneller ist als die erste Variante. Dies a8}t sich wiederum durch das o.g. Fazit
beschreiben. Variablen mit geringer Prioritéit verdndern (vergréfern) einen beste-
henden ROBDD weniger als eine Variable mit hoher Prioritét.

Erzeugung des RSTS

Bei der Erzeugung des relationalen symbolischen Transitionssystems wird jede Tran-
sition des Kontrollautomaten vollstdndig in eine eigene Relation iibersetzt. Folgende
Heuristik fiir die Konstruktion des Ergebnis-ROBDDs hat sich als effizient gezeigt:
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1. Konstruktion der Aquivalenzrelation zwischen den ROBDD Variablen, die sich
nicht durch die Transformation der aktuellen Transition verédndern.

2. Konstruktion der Aquivalenzrelation zwischen den ROBDD Variablen und den
funktionalen Transformations-ROBDDs, die die Datenmodifikation beschrei-
ben. Dieses Verfahren wird wiederum fiir die Variablen mit steigender Prioritét
durchgefiihrt.

3. Kombination der beiden Teilrelationen zur NextStep-Relation der aktuellen

Transition.

6.3.3.4 Experimentelle Ergebnisse

Um eine quantitative Bewertung der Realisierung durchfiihren zu kénnen, wurde eine
Menge von sieben VHDL/S Implementierungen als Referenzmenge von industriellen
Beispielen ausgewihlt, welche auch im Rahmen des FORMAT Projektes evaluiert
wurden. Tabelle 6.2 fiihrt diese Fallstudien auf und kennzeichnet dazu die Anzahl

der wait-Konfigurationen, die vom Modul angenommen werden kénnen.

VHDL Modul Kiirzel = wait-Konfigurationen Services
DepositBelt DBCONT 4 18
Traffic Light Controller TLC 1 12
Master/Slave MS 6 6
Communication Controller CC 1 18
Table Controller VHDLTC 40 8

VHDL/S StateChart Modul
Mutex MU 1 3
Table Controller SSTC 1

Tabelle 6.2: VHDL/S Module des Benchmarksets

Als Kenngrofle der Giite der angewandten Reduktionen wird einerseits die Zeit fiir
die Erzeugung des symbolischen Transitionssystems als auch die notwendige Zeit
zur Verifikation eines Services fiir ein gegebenes Modul angesehen. Um moglichst
allgemeine Aussagen treffen zu kénnen, wird jeweils eine Menge von Referenzser-
vices behandelt und deren Zeit zur Verifikation bzw. Widerlegung gemittelt, um

Extremfille, sowohl positiv als auch negativ, ausschliefflen zu kénnen.

Tabelle 6.3 stellt die bendtigte Zeit der einzelnen Phasen zur Generierung des STS

deren Gesamtzeit gegeniiber. Hierbei werden kénnen Phasen unterschieden werden:
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e Generierung des AADL Petri-Netzes aus der VHDL Beschreibung (PN),

e Generierung des booleschen Domains und deren initialen Variablenordnung
(DT),

e Generierung des Kontrollautomaten mit symbolischer Annotation der Bedin-
gungen und Datentransformationen(KA),

e Anwendung der Reduktionsregeln auf dem Kontrollautomaten (Reduktion)
und

e Transformation des Kontrollautomaten in ein symbolisches Transitionssystem

VHDL Modul | PN DT KA STS | > Micro | Reduktion STS | > Makro
DBCONT 6.2 39 10.7 0.1 20.9 40.6 0.1 61.5
TLC 99 33 13.1 0.1 26.4 56.0 0.4 82.7
MS 59 33 106 0.2 28.0 410.3 4.7 434.8
CC 35.8 80 384 05 82.7 1174 0.8 200.4
VHDLTC 99 7.1 309 4.2 52.1 2521.1 16.7 2585.7
MU 81 57 86 1.1 23.5 10.5 2.9 35.8
SSTC 9.2 82 132 0.2 30.8 319.9 0.1 350.6

Tabelle 6.3: Zeitaufwand zur Generierung des STS fiir VHDL in Sekunden

Fiir die Erzeugung des nicht reduzierten STS (Micro Modell) kann ein lineares Lauf-
zeitverhalten der einzelnen Phasen beobachtet werden, d.h. die jeweils benétigte Zeit
ist proportional zur Grofle des Moduls. Das Verhalten der Laufzeit fiir die Reduk-
tion des STS ist dagegen nicht eindeutig aus der Grofie vorausberechenbar (siehe
Module MS und SSTC), ergibt sich aber aus der Anzahl der wait-Konfigurationen
des Systems und iiberschreitet gewohnlich die Gesamtzeit zur Berechnung des nicht
optimierten Modells (3 Micro) bis zum 50-fachen beim Modul VHDLTC.

Ein entscheidender Faktor der Reduktion ist die Gr68e der ROBDDs fiir die Next-
Step Berechnung. Tabelle 6.4 gibt einen Uberblich iiber die benstigten BDD Knoten
zur Représentation, wobei Abbildung 6.15 die minimalen und maximalen ROBDDs
der Micro- und Macro-STS gegeniiberstellt. Es ist zu erkennen, daf§ die Reduktion
eine extreme Verdnderung der Grofle der Darstellung der NextStep-ROBDDs nach
sich zieht. Durch die logarithmische Skalierung wird deutlich, dafl es sich um ein
exponentielles Wachstum handelt, welches im worst case die Berechnung nicht ter-
minieren l&8t. Strukturanalysen des Kontrollautomaten ergebenen, daf3 die komple-
xesten ROBDDs im globalen Kontrollteil, z.B. die Berechnung des lokalen, minimalen
Zeitschrittes des Moduls, angesiedelt sind. Sinnvoll wére ein Reordering nach einer

Substitution des globalen Netzes in ein Prozefinetz, welches einer wait-Konfiguration
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VHDL/S || NextStep-ROBDDs || Min-ROBDD Max-ROBDD $)-ROBDD
Modul Mikro Makro || Mikro | Makro || Mikro | Makro || Mikro | Makro
DBCONT 40 37 16 7 72 83 30 28
TLC 68 63 10 10 94 641 31 251
MS 59 55 19 8 115 5578 42 299
CC 95 88 12 11 216 2106 35 218
VHDLTC 83 79 79 12 047 960 139 100
MU 36 31 1 3 56 86 22 34
SSTC 91 85 3 3 335 832 37 58

Tabelle 6.4: Anzahl von Knoten der NextStep-ROBDDs
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——————————————————— Mikro - STS ----------  Makro-STS

Abbildung 6.15: GroBle der ROBDDs fiir Mikro- und Makro-STS

zugeordnet ist. Diese Schluflfolgerung ergibt sich aus der Berechnung einer Varia-
blenordnung fiir das Model Checking basierend auf einer Reachability-Berechnung
des STS.

Fiir ein Reordering wihrend der Generierung des STS wird jedoch ein BDD-Package
bendtigt, welches ein Reordering auf einer Teilmenge von ROBDDs erlaubt. Ein glo-
bales Reordering fiihrt zu keiner Verbesserung, da sich im BDD-Cache noch Inkar-
nationen von ROBDDs befinden, die die gewiinschte Optimierung verhindern. Der
Overhead der Reduktion des STS wird durch das schnellere Model Checking ausge-
glichen. Tabelle 6.5 gibt die gemittelte benétigte Zeit pro Phase des Model Checkings

fiir den Benchmarkset der Services an, wobei folgende Phasen unterschieden werden:

e Tableau-Konstruktion (T)

e Sicherheits-, Lebendigkeits- und Fairness-Eigenschaften (FN)
e Reachability (RB)

e Symbolic Model Checking (MC)
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VHDL ¢-T 0-FN ¢-RB p-MC > Services

Modul Mikro | Makro Mikro | Makro Mikro | Makro Mikro | Makro Mikro | Makro
DBCONT 21 0 128 4 18 6 61 14 4080 900
TLC 8 0 63 2 29 32 15 3 960 180
MS 10 0 17 1 23 23 58 4 840 240
CcC 11 0 1 1 732 875 434 203 10620 6720
VHDLTC 472 0 2367 1034 126 73 12 8 9720 2640
MU 3 0 9 3 125 3 207 7 1500 60
SSTC 53 0 850 274 - - 47 17 10560 3120

Tabelle 6.5: Zeitaufwand in Sekunden pro Phase des Model Checking

Es konnten jedoch keine Laufzeitergebnisse fiir die Reachability Berechnung des Mo-
duls SSTC gewonnen werden, da die Berechnung sowohl fiir das normale als auch

reduzierte STS nach ca. 30 Stunden nicht terminierte und abgebrochen wurde. Die

VHDL/S Modul | Mikro Makro
DBCONT 161 15
TLC 28

MS 118 9
CC 51 17
VHDLTC 143 28
MU 6203 19
SSTC 79 8

Tabelle 6.6: Anzahl der Iterationsschritte beim MC fiir RB-Berechnung

drastische Reduktion der Laufzeit des Model Checkers trotz der komplexeren Next-
Step Relation beruht auf der sehr viel kleineren Zahl von Iterationsschritten beim
Symbolic Model Checking, wie es in Tabelle 6.6 aufgezeigt wird. Hierdurch wird eine
schnellere Berechnung der Fixpunkte erméglicht, welches nicht von Anfang an zu
erwarten war. Der absolute Zeitgewinn durch die Reduktionen wird fiir den gewéhl-
ten Benchmarkset in Tabelle 6.7 aufgefiihrt. In ihr wird die Modelgenerierungszeit
(MG) und ein Lauf des Model Checkers (MC) gegeniibergestellt. Das beste Ergebnis
wurde fiir das VHDL/S StateChart Modul Mutex erzielt, wobei die Model Check

Zeit von 25 Minuten auf 1 Minute reduziert werden konnte.

6.4 Slicing

Trotz der bisher vorgestellten Methoden zur Erstellung und Reduktion von symbo-

lischen Transitionssystemen fiir reaktive Systeme mit endlichen Datentypen kann
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VHDL Mikro—Maschine | Makro—-Maschine | Mikro/Makro
Modul MG MC | MG MC Zeitgewinn
DBCONT 21 4080 62 900 3139
TLC 26 960 83 180 723
MS 28 840 | 435 240 193
CcC 82 10620 | 200 6720 3782
VHDLTC 52 9720 | 2586 2640 4546
MU 27 1500 37 60 1430
SSTC 41 10560 | 358 3120 7123

Tabelle 6.7: Absoluter Zeitgewinn der Reduktionen in Sekunden

das zu verifizierende Modell zu grof} fiir eine Anwendung von symbolischem finite
state Model Checking sein. Ein Ausweg aus dieser Situation wurde mit [DDG194]
angeboten. In dieser Arbeit wird ein adaptives Verfahren vorgestellt, welches anhand
einer gegeben temporallogischen Formel ein abstraktes minimales Transitionssystem
ableitet. Eine effiziente Realisierung konnte bis jetzt jedoch nicht angegeben wer-
den, da die iterative Entwicklung des abstrahierten Modells mittels eines Splitting-

Algorithmus, welcher vollstindige konkrete Modelle benotigt, berechnet wird.

Der hier vorgestellte Ansatz verfolgt eine Abstraktion der Datentransformationen
und des Kontrollflusses auf der Ebene des Kontrollautomaten [Par96]. Das realisierte

Verfahren basiert auf folgenden Beobachtungen:

e In Hardware-Designs herrscht meistens eine sehr lockere Verbindung zwischen
Kontroll- und Datenpfaden.

e Mehrere parallele Prozesses fiihren einen Grof§teil ihrer Berechnungen auf nicht
geteilten, d.h. auf lokalen, Datenbereichen aus.

e Zu verifizierende Eigenschaften referenzieren bzw. benotigen zu ihrem Nach-
weis meistens nur eine Teilmenge der Variablen des Designs.

e Der Designer mochte eine Verifikation fiir bestimmte, kritische Input-Werte

des Designs schnellstmdoglich erhalten.
Drei weitere Anforderungen wurden an eine optimale Modellgenerierung gestellt:

1. Es sollte eine Methodik zur vollautomatischen Modellgenerierung fiir VHDL-

Module bereit gestellt werden, die durch ihre Grofle bisher nicht behandelbar

waren.5

6Dynamic Reordering Funktionen waren zu diesem Zeitpunkt noch nicht zur Modellgenerie-
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2. Eine schnellere Berechnung eines symbolischen Modells fiir eine gegebene Klas-
se von Spezifikationen.
3. Eine Beschleunigung der Fixpunktberechnung wihrend des Model Checkings.

Das im folgenden vorgestellte Verfahren des Slicings stellt eine sichere Reduktion

eines Modells M in Bezug zu einer temporallogischen Formel ¢ dar, da sowohl

Mslicedw ): @ = M ): ®

als auch
Mslice@, b& Y= M b& 14

gilt. Desweiteren wird das reduzierte Modell ohne vorherige Konstruktion des

vollstdndigen Modells erzeugt.

6.4.1 Berechnung des abstrahierten Modells

Die Grundidee der Abstraktion basiert auf der Annahme, daf sich ein Teilmodell des
Designs auf Grund einer Datenflulanalyse als Projektion ableiten 1&48t. Ausgehend
von der Menge der Variablen, die in der von der STD Spezifikation abgeleiteten
CTL-Formel referenziert werden, wird eine transitive Hiille von Variablen auf der
Basis der Schreib/Lese-Zugriffe eines Datenflufigraphes aufgebaut. Diese Analyse

wird auf der Struktur des Kontrollautomaten durchgefiihrt.

Das vorgestellte Verfahren kann u.a. auf VHDL Implementierungen angewandt, die

folgende Eigenschaften besitzen:

e nur d-Delay Signalzuweisungen
Werden Wertzuweisungen an Signale mit einer Verzdgerungszeit eliminiert, so
kann sich das temporale Verhalten des gesamten Designs verdndern und somit
zu falschen Aussagen des Model Checkers fiihren.

o Kontrollstrukturen dirfen/sollten nicht von Variablen abhingen, die zum Daten-
anteil des Designs gehdren
Um weiterhin ein deterministisches Verfahren fiir den abstrahierten Kontrollau-
tomaten anbieten zu kénnen, miissen die Bedingungen der Transitionen erhalten
bleiben. Sollten hier Variablen des Datenanteils referenziert werden, miifiten sie
bei diesem Ansatz mit zur Berechnung der transitiven Hiille herangezogen werden,

was zu einer deutlich geringeren Abstraktion fiihren kénnte.

rungszeit zugéinglich!
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Das Verfahren basiert, wie schon eingangs erldutert, auf der Berechnung einer Teil-
menge der vom Design referenzierten binédren Variablen und deren funktionalen Da-
tentransformationen anhand einer gegeben CTL Formel zur Ableitung eines ab-
strahierten Kontrollautomaten K Ag;.q von einem nicht abstrahierten Kontrollau-
tomaten KA(N) = (Ska, ¥, ®,(, Tia, Sinit, L, 3, BD). Dies wird in zwei Phasen
durchgefiihrt:

Berechnung der minimalen binidren Variablenmenge Vzpp

Ausgehend von einer initialen Menge W, von bindren Variablen v € BD, die aus
den in der temporallogischen Formel referenzierten Variablen und den zur Kontroll-
flulkodierung notwendigen Variablen des KA abgeleitet werden, wird inkrementell
diese Menge W, bzgl. ,Lese“-Abhéngigkeiten expandiert, bis sie sich nicht weiter
vergroBern 1a8t. Wenn ¥, = W, gilt, dann ist die minimale Menge von BDD-

Variablen mit Vgpp = U, gefunden worden. Aus ihr kann dann die Menge

min

Vindes,,;,, der Indices der zur Kodierung notwendigen bindren Variablen abgeleitet

werden. Im worst-case kann Vgpp . vollstindig die Menge BD umfassen und die

min

Abstraktion war nicht erfolgreich, d.h. der Anzahl der bindren Variablen konnte

nicht reduziert werden.

Reduktion des Kontrollautomaten beziiglich Vzpp

min

K Agjiceq ergibt sich direkt aus K A, indem die Menge der Datentransformationen ¢
zu der Menge ¢giceq verkleinert wird. In ihr werden nur noch die Transformations-
ROBDDs des K As aufgenommen, die Variablen aus Vizpp

kann die Transitionsrelation des Kontrollautomaten zu Tk 4,,..., C Ska X Sga X 1 X

¢sliced X C mit

modifizieren. Somit

min

¢sliced - {(27 TObdd) € ¢ | 1€ V;'ndemmm}

verkleinert werden.

Integration von Invarianten

Eine Einschrinkung der Werte von Input-Variablen kann durch die Definition von
Invarianten durchgefiihrt werden. Hierbei ist es dem Designer moglich, boolesche
Ausdriicke zu definieren, die mit den Bedingungen v des Kontrollautomaten kon-
jugiert werden. Durch eine Analyse des Kontrollautomaten, welche Zustinde noch

erreichbar sind, kann eine weitere Reduktion des Graphen erfolgen.
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Durch diese Transformation kénnen jedoch auch wait-Konfigurationen entfernt wer-
den, so daf} sich das Synchroniationsverhalten des Modells mafigeblich verédndert.
Der Designer hat eigenverantwortlich darauf zu achten, daf seine zu verifizierende

Eigenschaft durch die Integration von Invarianten nicht direkt beeinflu3t wird.

6.4.2 VHDL-Level Slicing

Neben der Reduktion des Kontrollautomaten durch Anwendung von Slicing kann
auch versucht werden, den als Eingabe benutzten VHDL-Code zu modifizieren, um
ihn in weiteren Verfahren fiir fremde“ CAD Umgebungen nutzbar zu machen. Es

lassen sich hier wiederum zwei Klassen von Modifikationen ausmachen:

1. Transformation der Datenstrukturen:

e Unreferenzierte Variablen werden geldscht.

e Unreferenzierte Recordkomponten werden geloscht.

e Arrays werden in kleinere Teil-Arrays unterteilt, die nur noch die
benétigten Komponenten erhalten; unreferenzierte Komponenten werden
geldscht.

e Die Datentypen von unreferenzierten Ports werden zu Bit transformiert,
jedoch nicht geloscht, um das Synchronisationsverhalten des Moduls nicht

zu modifizieren.
2. Modifikation der Kontrollstruktur:

e Nicht mehr notwendige Variable Assignment Statements werden gel6scht.

e IF Statements werden durch ihren THEN bzw. ELSE Teil erzetzt, wenn
dies durch Invarianten erlaubt wird.

e Nicht mehr erreichbare CASE-Zweige werden durch ein NULL-Statement

ersetzt.

6.4.3 Modifikation der Softwarearchitektur

Die im Kapitel 3.1 vorgestellte Systemarchitektur fiir die Modellgenerierung (siehe
Abbildung 3.1) stellt sich fiir die Erzeugung von symbolischen Modellen unter Aus-
nutzung des Slicing-Verfahrens weitaus komplexer dar. Abbildung 6.16 gibt hierfiir
das zu Grunde liegende Compilationsschema an. Die grau unterlegten Komponenten

stellen neue bzw. modifizierte Tools dar:
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VHDL , ‘Timing Diagram '
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Abbildung 6.16: Compilationsschema mit Slicing

Aus der von einem STD abgeleiteten temporallogischen Formel wird die Menge
von BDD Variablen berechnet, anhand derer der Kontrollautomat optimiert wer-
den soll. Desweiteren kénnen Invarianten iiber die Belegung von Input-Variablen
definiert werden, welche den Kontrollflufl innerhalb der Architektur einschrinken
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konnen. Als Ausgabe wird ein reduzierter Kontrollautomat erzeugt und eine Menge
zur Kodierung notwendiger BDD-Variablen berechnet. Der Kontrollautomat fin-
det nun Eingang in das weitere, unveréinderte Verifikationsverfahren. Um ein re-
duziertes VHDL-Modul zu erhalten, kann nun durch Analyse der Invarianten, der
BDD-Variablen, des AADL Petri-Netzes und des VHDL-Source-Codes eine neue,
reduzierte VHDL Architektur inkl. Entity Deklaration erzeugt werden.

6.4.4 Quantitative Ergebnisse

Als eine Fallstudie fiir safety und lifeness Eigenschaften wurde eine VHDL-
Implementierung eines Mutual Exclusion Controllers (MU) herangezogen [Par96].
Die Sicherheitseigenschaft besagte, dafl der Controller es nie erlauben wird, daf
die Komponenten sich gleichzeitig in ihren critical sections befinden. Die Liveness-
Eigenschaft wurde dadurch vorgegeben, dafl jede Anforderung einer Komponente

auch irgendwann erfiillt wiirde. Tabelle 6.8 zeigt die Verringerung des Zeitaufwan-

Eigenschaft Zeit in Sekunden
ohne Slicing ‘ mit Slicing

safety 18 3

liveness ‘ 565 11

Tabelle 6.8: Benotigte Zeit fiir die Verifikation

des fiir die Verifikation der Beispielarchitektur. Fiir eine modifizierte Version des
Traffic Light Controllers - er wurde um eine weitere Strafle erweitert - wurden ei-
ne Reachability-Analyse durchgefiihrt (siehe Tabelle 6.9). Hierbei wurde einmal das

gesamte Modell und einmal nur beschrinkt auf eine Strafle durchgefiihrt.

Eigenschaft | vollsténdiges Modell | eine Strafe
Zeit fiir Modellberechnung 914 sec. 560 sec.
Grofe des Modells 5.8 MB 3.9 MB
Zeit fiir die Berechnung der Reachabilty 1418 sec. 145 sec.

Tabelle 6.9: Benotigte Zeit fiir Reachabilty-Analyse

Die Zeit fiir die Berechnung des vollstindigen Modells weicht nur gereingfiigig von
der Erstellung des Teilmodells ab. Ein &hnliches Verhalten kann auch fiir die Grofe
des Modells festgestellt werden. Der eigentliche Vorteil wird jedoch bei der Be-
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rechnung der Reachabilty deutlich. Hier wird nur etwa 10 Prozent der Zeit fiir die

Berechnung benotigt.

Wird diese Analyse auf die Anzahl der zur Kodierung notwendigen binéren Variablen
angewendet, kann fiir den Benchmarkset dieser Arbeit in Verbindung mit den zu-
geordneten Zeitdiagrammspezifikationen eine durchschnittliche Reduktion von etwa

25 Prozent ausgemacht werden.

Zusammenfassend lassen sich folgenden Aussagen iiber die Leistungsfihigkeit des

vorgestellten Slicing-Konzeptes machen:

e Die Effizienz steigt mit der Grofle des Modells und der , Lockerheit, mit der es
vermascht ist. Hierdurch steigt die Wahrscheinlichkeit, dafl es voneinander un-
abhéngige Systembereiche gibt, die einzeln betrachtet werden kdnnen; z.B. eine
von Datentransformationen unabhéngige KontrollfluBkodierung.

e Der Zeitaufwand fiir Slincing ist zu vernachléssigen - die Anwendung fiihrt im
worst case nur zur Berechnung des vollstdndigen Modells.

e STDs sollten so klein wie moglich in der Anzahl ihrer referenzierten Ports spezi-
fiziert werden, um die Startmenge von benétigten Variablen so klein wie moglich
zu halten.

e Die Erzeugung von optimiertem VHDL Code fiihrt nicht zu gleichen Reduktio-
nen wie auf dem bindren Modell des Kontrollautomaten. Dies wird u.a. dadurch
verursacht, das einer VHDL-Variablen eine Vielzahl von bindren Variablen zuge-
ordnet ist; z.B. projected waveforms. Sollte auch nur eine dieser Komponenten
referenziert werden, muf} die , gesamte VHDL-Variable im VHDL-Code erhalten
bleiben.

6.5 Symbolisches Model Checking

6.5.1 CTL

Um fiir ein gegebenes endliches System festzustellen, ob es einer temporallogischen
Spezifikation geniigt, kann Model Checking als automatische Verifikationsmethode
eingesetzt werden. Als Spezifikationssprache wird CTL [EC81] eingesetzt, welche
zum einen ausdrucksstark genug ist, um eine Vielzahl interessanter temporaler Ei-
genschaften zu spezifizieren, und zum anderen auch sehr effizient verifiziert werden

kann, da das Laufzeit- und Speicherplatz-Verhalten in einer expliziten Graphre-
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priasentation des Transitionssystem linear zur Linge der temporallogischen Formel

und der Grofle des Transitionssystems des zu verifizierenden Systems ist.

Die Logik CTL wird iiber eine Menge von atomaren Propositionen a € A definiert.

Die Syntax von CTL ist gegeben als:

p = al|(p)|piAp2|piVp2|=p|Vo|Jo
o == Op|puntil py | p; unless po

Die Semantik einer CTL Formel wird in Abhéngigkeit von einer Kripke Struktur de-
finiert. Eine Kripke Struktur ist ein totales Transitionssystem (S, R C SxS,Z). T ist
die Interpretation der atomaren Propositionen a, die sie auf Mengen von Zusténden
abbildet. Die Semantik einer CTL Formel p ist die Teilmenge von S, in denen p
giiltig ist. Die Semantik einer CTL Pfad Formel ist eine Menge von Pfaden. Ein

Pfad 7 ist eine unendliche Sequenz von Zustinden mit folgender Eigenschaft:
T=51...5,..., mit Vi € IN : (s;,8;41) € R

7[i] bezeichnet den Zustand s; € S, wobei 7¢ den Suffix von 7 mit Startzustand
s; beschreibt. Die Menge aller Pfade von R wird als II bezeichnet. Somit kann die

Semantik von CTL formal wie folgt angegeben werden:

[.]1:%£, — 29
mit
[a] = ZI(a)
[o1 A p2] =[] N [pe]
[o1V p2] = [m]Ulp]
[=0] = S\[nl
[Vo] = {seS|Vrell:n[0]=s=m € [o]p}
[30] = {seS|Imell:7[0]=sAm e [dp}
und
[.lp: L, — 2!
mit
[Oa]p = {rell|r" € [o]p}
[oruntil go]p = {mell|Fie N:7' € o]pAVje N :j<i= e |o]p}
[orunless 05]p = {rell|(Fie N:ni€[on]pAVjecN:j<i= e [o]p)V

Vi e IN : 7 € [o1]p}

Eine Kripke Struktur (S, R, Z) erfiillt dann eine CTL Formel ¢, wenn alle Zusténde

von S ¢ erfiillen:
S C [yl
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6.5.2 Symbolisches CTL Model Checking

Das urspriingliche von Clarke et al. entwicklete Model Checking Verfahren [EC86]
basiert auf einer expliziten Darstellung des Transitionssystem. Der vorgestellte Al-
gorithmus, bei dem der Zustandsraum enumerativ durch eine Tiefensuche traversiert
wurde, konnte durch die Darstellung von Zustandsmengen mit Hilfe von ROBDDs
und dem damit méglichen Ubergang zur Traversierung durch Breitensuche entschei-
dend verbessert werden [BCLI1].

Symbolisches Model Checking berechnet die Semantik einer temporallogischen For-
mel ¢ (gegeben z.B. in CTL) relativ zu einer Kripke Struktur (S, R,Z) [Jos90] oder
einem Transitionssystem unter Ausnutzung der booleschen Charakterisierung fiir
Mengen. Es gibt vier einzelne Phasen der symbolischen Verifikation, die durchlaufen

werden miissen:

1. Auffinden einer eindeutigen booleschen Kodierung (3 fiir die Zusténde S des Tran-
sitionssystems.
Fiir s1,82 € S mit s; # Sy: B(s1) A 3(s2) = 0. Die boolesche charakteristische
Funktion einer Teilmenge von S (5" C S) ist die Disjunktion der Kodierungen

der Elemente von S’:

Ss(5) =V B(s)

ses’

2. Ein Compiler kann dann hierauf aufbauend die charakteristischen Mengen der
Kripke Struktur berechnen, d.h. (X3(S5),%X3(R),Z). Die booleschen Funktionen
werden dann mittels ROBDDs reprisentiert.

3. Hiernach mufl ¥3([#]) durch boolesche Operatoren berechnet werden.

4. Es muf iiberpriift werden, ob X3(S5) = ¥5([¢]), d.h. =X5(S) VE5([4]) eine Tau-
tologie darstellt. Ist dies der Fall, dann erfiillt das System die temporal logische
Spezifikation.

Die Erzeugung der charakteristischen Funktionen zur Kodierung der Transitions-
relationen wurde bereits eingehend diskutiert und wird hier nicht weiter verfolgt.
Es soll hier nur kurz auf die 3. Phase des symbolischen Model Check Verfahrens

eingegangen werden

Semantik des Basisoperatoren
Der symbolische Model Check Algorithmus [BCMD90, BCM*90, BCL91] arbeitet
induktiv iiber der Struktur der CTL Formel. Aus Griinden der Dualitit des Existenz-
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und Allquantors sowie der until und unless-Operatoren, kann jede CTL Formel in ei-
ne dquivalente Formel f transformiert werden, die neben den booleschen Operatoren

nur noch aus folgenden Operatoren besteht:
30 f, IVf und I(f until g)
Die Realisierung des ersten Operators 3O f ist straight forward:

30 f =3y, ..., 1 [f(vy, . svn_1) AR(vg, ..oy Up_1, 0, U q)]

» Yn—1 » Ym—1

Die Algorithmen fiir die Berechnung der beiden anderen Funktionen basieren auf

einer Fixpunktberechnung unter Ausnutzung der Realisierung von J0.
Wf = fATO f(IVS)

Fiir jeden Zustand s gibt es einen Weg, der in s beginnt und an dem f gilt, gdw.
f gilt im Zustand s und s hat einen Nachfolgezustand s’, an dem auch f gilt. Die

Fixpunktcharakterisierung fiir den Operator
A[f until g] = gV (f AJOE(f until g)))

ist etwas komplexer. Wird an einem Zustand s gestartet, dann wird es einen Pfad
geben so dal 3(f until g) gilt, gdw. g im aktuellen Zustand s giiltig ist oder f giiltig
ist und s einen Nachfolgerzustand s’ besitzt, so dafi es einen Pfad mit Startpunkt s’

gibt, an dem f until g giiltig ist.

6.5.3 Funktionales symbolisches CTL Model Checking

Funktionales symbolisches CTL Model Checking basiert auf einer modifizierten Be-
rechnung der Vorgéanger bzw. Nachfolgerrelation R. Fiir ein deterministisches Tran-
sitionssystem, welches durch n bindre Zustandsvariablen (V = {vg,...,v, 1}, V' =
{vg, ..., v, 1}) kodiert werden kann, sei fiir jede Variable v' € V' eine NextStep-

Funktion f; gegeben, so dafl
Diese Gleichung kann dazu benutzt werden, die einzelnen Relationen des Transiti-

onssystem zu erzeugen:

Die Gesamtrelation R des Systems kann dann als

R(V,.V'Y = Ry(V,V'YA--- AR, 1 (V, V).
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aufgefalt werden. Mit dieser Relation kann dann das klassische symbolische Mo-
del Checking durchgefithrt werden. Um jedoch die sehr zeitaufwendige Existenz-
quantifizierung des Verfahrens, hervorgerufen durch die Konstruktion der R;, nicht
durchfiihren zu miissen, kann fiir deterministische Systeme eine reine Substitution

zur Anwendung kommen. Fiir die Realisierung des 3O-Operators bedeutet dies

30 g =g(fo(V), .o, fact (V) [vgs -y vty \ Vo, - -+ Up1])-
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Kapitel 7
Zusammenfassung und Ausblick

In dieser Arbeit wird eine Realisierung eines CAD-Systems fiir den Hardware Ent-
wurf auf Systemebene prisentiert. Basierend auf der Hardwarebeschreibungssprache
AADL ist ein Framework entwickelt worden, welches alle Phasen eines komplexen,
hierarchischen Designs unterstiitzt. Um das COMDES-Toolset zu realisieren, muf-
ten neben theoretischen auch eine Vielzahl von softwaretechnologischen Problem-
stellungen, die eine ingenieurméfige Vorgehensweise verlangen, gelést werden. Die
Verbindung dieser beiden Aspekte stellt die eigentliche Herausforderung dieser Ar-
beit dar.

Ausgehend von der COMDES-Entwurfsmethodik, wie sie in Abbildung 1.2 graphisch
aufbereitet ist, sind eine Vielzahl von Tools realisiert worden, die die Spezifikation,
Simulation und Verifikation von AADL-Designs ermoglichen. Der Beitrag dieser Ar-

beit fiir das Framework 148t sich in drei Bereiche untergliedern:

1. Erstellung eines offenen Toolsets mit homogenen Userinterface und Datenhal-
tung.

2. Entwicklung von Konzepten fiir eine effiziente Simulation von AADL Designs
inklusive einer komplexen Debug-Umgebung sowie einer Animation der zur
Spezifikation zum Einsatz kommenden symbolischen Zeitdiagramme.

3. Entwicklung von Konzepten fiir die symbolische, ROBDD basierte Repriisen-
tation von Modellen fiir AADL Module, um sie symbolischen Verifikationsver-

fahren zugénglich zu machen.

Anhand dieser ausgezeichneten Bereiche sollen die Ergebnisse dieser Arbeit zusam-

mengefaft werden:

185
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Das COMDES-System ist als Client/Server-Architektur realisiert worden, um es fle-
xibel bzgl. der Datenhaltung und der Integration von weiteren Tools zu gestalten.
Durch diese Systemarchitektur wird eine optimale Ausnutzung der Betriebsmit-
tel eines Computer-Netzwerkes ermoglicht, da sowohl leistungsstarke Rechner als
Compute-Server problemlos integriert werden konnen als auch die X11-basierte Vi-
sualisierung problemlos auf mehrere Computer verteilt vorgenommen werden kann.
Durch einen zentralen Masterprozef3, der lokal an einen Computer mit einer Desi-
gndatenbank gebunden ist, werden alle administrativen Informationen netzwerkweit
zentral verbucht. So ist es moglich, fiir jeden Benutzer einen eigenen, netzwerkweiten
Design-Kontext aufzubauen. Auflerdem kann mit dieser Realisierung die Konsistenz

der Designdatenbasis im Mehrbenutzerbetrieb sichergestellt werden.

Die Simulation des Verhaltens von AADL Modulen basiert auf der Simulation der
von ihnen als Zwischenreprisentation abgeleiteten AADL Petri-Netze. Industrielle
Fallstudien, wie z.B. das in [D697] priisentierte Multiprozessorsystem, stellen hohe
Anforderungen an die Simulation bzgl. Durchsatz, Debugmdéglichkeiten und schnel-
ler Recompilation des Gesamtdesigns bei einer Modifikation eines Teilmodulen. Als
Losung wird in dieser Arbeit eine abstrakte Netzmaschine vorgestellt, die eine Spe-
zialrechnerarchitektur fiir AADL Petri-Netze darstellt. Die AADL Module werden
via der Petri-Netzzwischenrepriasentation modular in Code dieser abstrakten Ma-
schine transformiert, welcher letztlich von einem normalen C-Compiler in Objekt-
code iibersetzt. Modular bedeutet in diesem Zusammenhang, dafl der erzeugte Ob-
jektcode unabhéngig von seiner méglichen Zielumgebung, bestehend aus weiteren
iibersetzten AADL Modulen generiert werden kann. Hierdurch ist es moglich, kom-
plexe, hierarchische AADL-Designs durch reines Linken von Objektmodulen der
COMDES-Designdatenbasis schnell zu generieren.

Zur Spezifikation des temporalen Verhaltens von AADL Modulen werden im
COMDES-System symbolische Zeitdiagramme verwendet. Um dem Designer
frithzeitig einen Eindruck von seiner Spezifikation zu geben, wird in dieser Arbeit ein
Ansatz fiir ihre Animation gegeben, welche sich wiederum auf die Simulation von
AADL Petri-Netzen abstiitzt. Hierzu wird eine Ubersetzung der Zeitdiagramme in
eine Netzdarstellung angegeben. Die Simulation basiert jedoch nicht auf einem com-
pilativen Verfahren, wie bei der Simulation der AADL-Module, sondern es wird ein
interpretativen Ansatz vorgestellt, der sowohl den komplexen Simulationsalgorith-
mus als auch die Behandlung des symbolisch reprisentierten Datenraums effizient
durchfiihrt.
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Die Verifikation von AADL Modulen gegen ihre temporallogische Spezifikation wird
mittels symbolischem Model Checking durchgefiihrt. Bei diesem Verfahren wird das
von einem AADL Modul abgeleitete AADL Petri-Netz in ein symbolisches, durch
ROBDDs reprisentiertes Modell iibersetzt. Als zentrale Struktur bei der Transfor-
mation der AADL Petri-Netze in ROBDDs ist die Struktur eines Kontrollautomaten
eingefiihrt worden. Durch ihn es moglich, die Kontroll- und Datentransformationsa-
spekte zu trennen und ein jeweilig effizientes Transformationsschema anzugeben. Da
trotz der Anwendung von symbolischen Verfahren zur Modellkodierung sehr grofle
Strukturen aufgebaut werden konnen, die nicht mehr handhabbar sind, stehen dem
Designer zwei vollautomatische Techniken zur Modellreduktion zur Verfiigung, um
seine spezifizierten Eigenschaften fiir ein gegebenes Modell doch noch nachweisen zu

konnen:

1. Da Eigenschaften eines AADL Moduls nur Objekte des Interfaces referenzie-
ren, konnen alle Zustinde des Modells, die vom Interface her nicht unterscheid-
bar sind, durch Substitution eliminiert werden. Dieses Verfahren hat sich als
besonders effektiv fir VHDL und VHDL/S StateChart erwiesen, da bei diesen
Sprachen nur Wertverdnderungen im Interface zu ganz bestimmte Zeitpunk-
ten, den wait-Konfigurationen, beobachtbar sind und somit alle Zusténde, die
keinen wait-Konfigurationen entsprechen eliminiert werden kénnen. Dies hat
zur Folge, dafl nicht nur das Modell weniger Zusténde hat sondern daf§ auch die
Fixpunktberechnungen wihrend des symbolischen Model Checkings schneller

berechenbar sind.

2. Das symbolische Modell kann durch ,Slicing” auf die Anteile reduziert wer-
den, die fiir die Verifikation einer gegebenen Eigenschaft notwendig ist. Hierbei
handelt es sich um ein sichere Reduktion, d.h. sollte die temporallogische Ei-
genschaft fiir das reduzierte Modell wahr bzw. falsch sein, so gilt die gleiche

Eigenschaft auch fiir das Originalmodell.

Durch die theoretischen und praktischen Erfahrungen, die im Rahmen des
COMDES-Projektes gewonnen wurden, ergaben sich Kooperationen in weiterfiihren-
de Projekten. Hier seien beispielhaft das ESPRIT-Projekt Nr. 6123 ,FORMAT*
und das BMFT-Projekt ,KorSo“ (Korrekte Software) angefiihrt. Das COMDES-
System wurde desweiteren sehr erfolgreich auf vielen Konferenzen und Ausstellungen
présentiert. Hier seien beispielhaft die ,EDAC 1992“ (Briissel), ,,Cebit’93*“ (Hanno-
ver), ,CAV 1993“ (Elounda), ,EURO-DAC/EURO-VHDL 1993“ (Hamburg) und
die ,EDAC 1994¢ (Paris) angefiihrt.
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Weiterfithrende Arbeiten sollten an der Verifikationskomponente des COMDES-

Systems vorgenommen werden:

e Als wichtiges Kriterium fiir den Erhalt einer kompakten ROBDD-Darstellung
des Modells ist das Auffinden einer optimalen Variablenordnung. Zwar kann
man sich dieser durch Reorderingtechniken angenéhern, eine Berechnung einer

guten initialen Variablenordnung ist jedoch von elementarem Interesse.

e Die beiden vorgestellten Verfahren zur Modellreduktion fithren zwar zu gu-
ten Resultaten, trotzdem sind hier weitergehende Forschungsarbeiten in dem

Bereich der Abstraktionstechniken wiinschenswert.
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