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Begriff
Asynchronitat

Ausfallhaufigkeit
Ausgang (c%)

Ausgangsbelegung (=?)
Drift

Echtzeitfahigkeit
Eingang (c°)
Eingangsbelegung (Z°)

Endlicher Automat

Ereignisorientierte
Arbeitsweise

Fehlerfreiheit
Fehlerrate

Floyd-Hoare-Logik

Beschreibung

Eigenschaft zweier Uhren, auf unterschiedlichen
Takten zu basieren und eine Drift zu besitzen
»Anzahl der Falle pro Zeiteinheit, in denen ei-
ne Komponente versagt oder fehlerhaft funktio-
niert“[bro03]

Sgnal, welches durch eine SPS aktiviert werden
kann und einen Prozess in der Umwelt der SPS an-
stoRt (vgl. S. 28)

Menge der aktiven Ausgénge (vgl. S. 28)

Abweichung im Gang zweier Uhren

Fahigkeit eines Prozessrechners, innerhalb einer
festgelegten Zeitspanne zu reagieren

Sgnal, welches das Auftreten eines Ereignisses in
der Umwelt einer SPSanzeigt (vgl. S. 28)

Menge der aktiven Eingange (vgl. S. 28)

»Modell zur Verarbeitung von Datenstrukturen; mit
endlicher Kontrollstruktur ohne Arbeitsspeicher zur
\erarbeitung von Zeichenketten“[sch98]

Arbeitsweise, bei der ein Prozessrechner sein Steu-
erprogramm beim Eintreten eines Ereignisses aus-
fuhrt (vgl. auch zyklische Arbeitsweise)

Eine Fehlerrate von 0

Anzahl der Falle, in denen ein Programm oder Mo-
dell gegen seine Spezfikation verstoflit, bezogen auf
die GroRe des Programms oder Modells

Formales System zum Beweis der Korrektheit eines
Computerprogramms

vii



Glossar

Begriff
Hilfsprogramm

Maximale Zykluszeit (A)
Messfehler

Minimale Zykluszeit (o)
Modell

Modellprufer

Petrinetz

Prozessrechner

Reaktionszeit

Signal (o)

Speicherprogrammierbare

Steuerung (SPS)

Spezifikation

Steuerprogramm

Steuerung

Structured Text (ST)

viii

Beschreibung
Hier: Computerprogramm zur Unterstutzung bei der
Entwicklung einer Steuerung

Obere Zeitgrenze der Zykluszeit (vgl. S. 30)
Maximale Abweichung des gemessenen vom tat-
sachlichen Wert

Untere Zeitgrenze der Zykluszeit (vgl. S. 30)
»,Materielles oder Gedankenobjekt, das einem Un-
tersuchungsgegenstand in bestimmten Eigenschaf-
ten oder Relationen entspricht“[bro02]
Hilfsprogramm zur Prifung der Eigenschaften eines
Modells

,»Grafische Darstellung zur Beschreibung und Ana-
lyse von sog. nebenldufigen Prozessen*[bro03]
»Frei- oder austauschprogrammierbare Datenver-
arbeitungsanlage, die durch Echtzeitfahigkeit und
Einzelbitverarbeitung sowie Einrichtungen zur Ein-
und Ausgabe von Prozesssignalen gekennzeichnet
ist“[bro02]

,»Die zwischen einem Reiz und der darauf erfolgen-
den Reaktion verstreichende Zeitspanne*[bro02]

,Die Darstellung von Nachrichten oder Daten mit
physikalischen Mitteln“(vgl. S. 28)

In der Norm IEC 61131-3 standardisierter, weit ver-
breiteter Typ eines Prozessrechners; kann in Struc-
tured Text programmiert werden

Allgemein: ,,Die detaillierte Beschreibung eines
Sachverhalts“[bro03]; Hier: Beschreibung der Ei-
genschaften einer Steuerung

Menge von Regeln, die fur einen Prozessrechner die
Umwandlung von Eingangs- in Ausgangsinforma-
tionen beschreiben

»Prozess, bei dem AusgangsgroRen zielgerichtet
entsprechend vorgegebenen Eingangsgrofien beein-
flusst werden*“[bro02]

Modulare Sprache zur Programmierung von SPS
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Begriff
Symbolische Reprasentation

Synchronitat

Timed Net Condition
Event System (TNCES)

Ubersetzer

Uhrenstand

Zeitbedingung

Zyklische Arbeitsweise

Zyklus

Zykluszeit (1)

Beschreibung

Zusammenfassung einer meist unendlichen Men-
ge von Zustanden durch mathematische Darstellung
gemeinsamer Eigenschaften dieser Zusténde
Eigenschaft zweier Uhren, auf dem selben Takt zu
basieren und die selbe Zeit zu messen

Modulares Petrinetzmodell, das um Zeitbedingun-
gen erweitert wurde

Hilfsprogramm, das ein Quellprogramm oder -
modell in ein Zielprogramm oder -modell umwan-
delt, wobei das Verhalten der Quelle im Ziel erhalten
bleibt
Der von einer Uhr zu einem Zeitpunkt angezeigte
Wert

Allgemein: (Un-)gleichung auf den Uhrenstanden
eines Zeitsystems; Hier: Vergleich von Uhren mit
Konstanten (vgl. Definition 4.3)

Arbeitsweise, bei der ein Prozessrechner sein Steu-
erprogramm regelmaRig (zyklisch) ausfiihrt, unab-
h&ngig vom Eintreten bestimmter Ereignisse (vgl. S.
30)

In sich geschlossener Arbeitskreis, der fortwahrend
von einer SPSausgefihrt wird (vgl. S. 30)

Zeit, die eine SPS zur Ausfiihrung eines Zyklus be-
notigt (vgl. S. 30)
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1 Einleitung

Computer werden seit Jahren in nahezu allen industriellen Bereichen wie dem Automobilbau,
der Flugzeugindustrie oder der chemischen Industrie zur Steuerung eingesetzt. Auf dieses Auf-
gabengebiet zugeschnittene Computer werden zur besseren Unterscheidung als Prozessrech-
ner bezeichnet. Prozessrechner unterliegen oft besonderen Anforderungen an ihre Scherheit,
da eine Fehlfunktion z.B. bei einem Flugzeug in der Luft schwerwiegende Folgen haben kann.
Sicherheit ist ein allgemeiner Oberbegrift und schliel3t Aspekte wie beispielsweise die Fehler-
rate, Ausfallhaufigkeit und Reaktionszeit des Prozessrechners ein. Die Sicherheit der gesamten
Steuerung wird durch das Zusammenspiel ihrer Komponenten gewéhrleistet, wobei jede Kom-
ponente einen oder mehrere der genannten Aspekte sicherstellt.

Um die Sicherheit einer Steuerung zu prifen werden seit vielen Jahren Modelle eingesetzt.
Diese erlauben das ungeféhrliche und formale Priifen von Sicherheitsaspekten einzelner Kom-
ponenten oder einer gesamten Steuerung. Daruber hinaus kénnen Modelle auch zum Entwurf
von Steuerungen genutzt werden. Um die Sicherheit der realen Steuerung nicht zu gefahr-
den, muss in diesem Fall gewahrleistet werden, dass die reale Steuerung exakt das Verhalten
des Modells besitzt. Diese Forderung flr eine spezielle Art von Modellen zu gewahrleisten ist
Anliegen dieser Arbeit.

Die Arbeit entstand aus einer praktischen Aufgabenstellung und bezieht sich nur auf einen Teil
des Gebietes der Sicherheit von Steuerungen. Der ersten Abschnitt der Einleitung gibt deshalb
einen groben Uberblick tiber das Gesamtgebiet. Dieser Uberblick dient als Ausgangspunkt
fur die daran ankntpfende Problemstellung. Nach der Erléduterung des Problems wird der L6-
sungsansatz skizziert. Aus diesem Ansatz leitet sich der abschliel3end vorgestellte Aufbau der
Arbeit ab.

1.1 Allgemeines

Speicherprogrammierbare Steuerungen

Es gibt eine Vielzahl von Prozessrechnerherstellern und eine Vielzahl von Prozessrechnern mit
unterschiedlichen Eigenschaften. Eine Gemeinsamkeit aller Prozessrechner sind ein oder meh-
rere Ein- und Ausgange, mit denen sie Informationen mit ihrer Umwelt austauschen. Daneben
besitzt jeder Prozessrechner ein Steuerprogramm, nach dem er aus den Informationen an den
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Eingdngen Informationen seiner Ausgange erzeugt. Fur diese Arbeit relevante Unterschiede
zwischen Prozessrechnern bestehen in der Arbeitsweise, dem Umgang mit Zeit sowie der Art
der Informationen an Ein- und Ausgangen.

Prozessrechner unterscheiden sich in der Art der Informationen, die sie verarbeiten und mit
ihrer Umwelt austauschen kénnen. Die Ein- und Ausgéange sind beispielsweise mit elektroni-
schen Thermometern oder Ventilen verbunden und messen oder erzeugen zu einem Zeitpunkt
einen bestimmten (Spannungs-)Wert. Sofern der Prozessrechner intern digital arbeitet, kann er
fur jeden Ein- oder Ausgang nur endlich viele verschiedene Werte unterscheiden. Eine Vorga-
be dieser Arbeit ist die Verwendung binarer Ein- und Ausgange, d.h. der Prozessrechner kann
flr jeden Ein- oder Ausgang genau zwei Werte unterscheiden.

Ein weiterer Unterschied zwischen Prozessrechnern besteht im Umgang mit Zeit. Die meisten
Prozessrechner miissen innerhalb einer vorgegebenen Zeitspanne auf eine Anderung des Wer-
tes eines Eingangs reagieren. Diese Eigenschaft wird als Echtzeitfahigkeit des Prozessrechners
bezeichnet. Verschéarfend kommt fur diese Arbeit die Forderung hinzu, dass der Prozessrech-
ner Uhren besitzt. Diese Uhren kann der Prozessrechner nutzen, um Zeitbedingungen zu priifen
und auf diese zu reagieren. Welcher Art diese Zeitbedingungen sein kdnnen, wird spéter ge-
nauer definiert. Die Annahme von Zeitbedingungen wirkt verschérfend, da es nicht sinnvoll
ist, Zeitbedingungen zu prifen, ohne dies innerhalb einer angemessenen Zeitspanne zu tun.

Die Arbeitsweise von Prozessrechnern wird in eine ereignisorientierte oder zyklische Arbeits-
weise unterschieden. Ein Prozessrechner mit ereignisorientierter Arbeitsweise flhrt sein Steu-
erprogramm erst dann aus, wenn sich der Wert eines Eingangs geandert hat, also ein Ereignis
eingetreten ist. Bei der zyklischen Arbeitsweise liest der Prozessrechner in regelméassigen Ab-
stdnden die Werte seiner Eingange und fhrt jedes Mal sein Steuerprogramm aus, unabhangig
von einer Anderung der Werte der Eingénge.

Fur diese Arbeit wurden als Prozessrechner Speicherprogrammierbare Steuerungen (Abk.
SPS, Engl. Programmable Logic Controllers - PLC)[WR99] vorgegeben. Bedingt durch ih-
re einfache Programmierung und weitgehende Standardisierung fanden SPS eine weite \Ver-
breitung in der Industrie. SPS arbeiten zyklisch, sind echtzeitfahig und besitzen Uhren, mit
denen sie Zeitbedingungen priifen kénnen. Die Programmierung von SPS wurde in der Norm
|EC 61131-3 [Int03] standardisiert und ist unter anderem in der PASCAL-ahnlichen Sprache
Structured Text moglich.

Zusammenfassend sind folgende Eigenschaften fur die vorausgesetzten Prozessrechner dieser
Arbeit maRgebend:

1. Mehrere bindre Ein- und Ausgange,
2. Zeitbedingungen sowie

3. die zyklische Arbeitsweise.



1.1 Allgemeines

Modellbasierte Entwicklung

Ein Modell ist ein vereinfachtes Abbild der Wirklichkeit. In dieser Arbeit werden mathemati-
sche Modelle betrachtet, die folgende Eigenschaften besitzen:

Unabhangigkeit: Modelle vereinfachen reale Eigenschaften und kdnnen unabhangig von
diesen Eigenschaften eingesetzt werden.

Einfachheit: Durch die Vereinfachung sinkt die Komplexitét des Modells im Vergleich zur
Realitat.

Wandelbarkeit: Modelle kénnen mit einem Ubersetzer (Engl. Compiler) automatisch in an-
dere Modelle oder Programme umgewandelt werden.

Prufbarkeit: Mit einem Modellprifer (Engl. Model Checker) kann geprift werden, ob ein
Modell bestimmte Bedingungen erftllt.

Der letzte Punkt, die Prufbarkeit von Modellen, ist fur die Sicherheit von Steuerungen beson-
ders interessant. Jede Steuerung muss eine Reihe von Bedingungen erflllen. Zum Beispiel
durfen Bahnschranken erst dann geoffnet werden, wenn der Zug die Schranke passiert hat.
Derartige Bedingungen werden in einer Spezifikation zusammengefasst. Anhand eines Mo-
dells einer Steuerung kann tberprift werden, ob das Modell die Bedingungen der Spezifikati-
on erfullt [CGP99].

In dieser Arbeit wird der umgekehrte \Weg beschritten, um die Vorteile von Modellen zu nutzen.
Dazu wird nicht aus einer Steuerung ein Modell erstellt, sondern umgekehrt aus einem Modell
eine Steuerung.

Speziell zum Entwurf eines Steuerprogramms kann folgendermalen vorgegangen werden:
1. Ein Modell des Seuerprogrammswird entworfen.

2. Mit Hilfe eines Modellprifers wird geprft, ob das Modell die Bedingungen der Spezi-
fikation erfullt.

3. Ist dies nicht der Fall, wird das Modell korrigiert.

4. Erfillt das Modell die Bedingungen der Spezifikation, wird es mit Hilfe eines Uberset-
zers automatisch in ein Steuer programm umgewandelt.

Die genannten Schritte sind in Abbildung 1.1 dargestellt. Modellpriifer und Ubersetzer wurden
zur besseren Unterscheidung umrandet.

Die Verwendung von Modellen zum Entwurf von Steuerungen wird in dieser Arbeit unter
dem Begriff Modellbasierte Entwicklung (Engl. Model-Driven Engineering) zusammenge-
fasst. Diese Technik ist flir Steuerungen schon langer bekannt [BK88, VCD*85]. Bei der Ent-
wicklung von Software halten Modelle insbesondere unter dem Begrift der Modellbasierten
Architektur (Engl. Model-Driven Architecture) [S*00] Einzug.
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1

Steuermodel

(A ) i P
| Modell- Spezifi- Legende
| prifer ! kation
—_————— Do Steuermodell

Datenfluss —_—

e

Abbildung 1.1: Softwareentwicklung bei Verwendung eines Modells.

Fur diese Arbeit wurde eine spezielle Klasse von Modellen vorgegeben, sogenannte Timed
Net Condition Event Systems (Abk. TNCES). TNCES sind zeitbewertete Petrinetze und er-
lauben die einfache grafische Entwicklung sowohl eines Modells der Steuerung als auch des
gesteuerten Prozesses. TNCES bestehen dazu aus Modulen, die miteinander verbunden wer-
den. Ferner besitzen die Platze in TNCES ein Alter. Dieses Alter erlaubt die Modellierung von
Zeitbedingungen. Modellprufer erlauben es, Bedingungen fiir TNCES zu priifen. Durch einen
Ubersetzer erfolgt die Umwandlung von TNCES in ein SPS-Steuerprogramm, das auf einer
SPS in einer realen Anlage zur Steuerung eingesetzt werden kann. Fir eine Definition von
TNCES und eine ausfiihrliche Beschreibung der Eigenschaften wird auf [Thi02] verwiesen.

Zusammenfassend sind folgende Eigenschaften von Modellen wichtig:
1. Modelle vereinfachen die Realitéat.
2. Modelle kénnen zum Entwurf einer Steuerung verwendet werden.

3. Ein Modell kann bezlglich einer Spezifikation geprift werden.

Sicherheit

Mit dem Thema Sicherheit beschéftigt sich die Informatik seit ihren Anfangen. Dabei wur-
de klassisch vor allem die Fehlerrate von Programmen untersucht. Die Fehlerrate beschreibt
bezogen auf die Grolie eines Programms die Anzahl der Félle, mit der das Programm gegen
seine Spezifikation versto3t. Im Idealfall betragt die Fehlerrate Null, d.h. das Programm ist
fehlerfrei. Die Fehlerfreiheit kann beispielsweise mit der Floyd-Hoare-Logik [Flo67, Hoa69]
flr viele Programme mathematisch nachgewiesen werden.

Wie bereits am Anfang des Kapitels angedeutet, existieren neben der Fehlerrate noch andere
Aspekte, die fiir die Sicherheit relevant sind. Zu diesen Aspekten z&hlt z.B. die Reaktionszeit
oder der maximale Messfehler. Fir jeden Aspekt bestehen je nach Anwendungsfall unter-
schiedliche Anforderungen, d.h. Bedingungen, die von der Steuerung erftllt werden mdissen.



1.1 Allgemeines

Spezifi- ) . Prozess- | Technische
Kation Modellpriifer Modell Ubersetzer rechner Urreciung Steuerung
Fehlerfreiheit | Anforderung Zusicherung Zusicherung Zusicherung
Reaktionszeit | Anforderung Anforderung Zusicherung Zusicherung
Ausfallwahrsch. | Anforderung Anforderung Zusicherung Zusicherung
Mefigenauigkeit | Anforderung Anforderung Anforderung Zusicherung

Abbildung 1.2: Phasen bei der Entwicklung einer Steuerung.

Beispielsweise bestehen andere Anforderungen an den Messfehler eines Fieberthermometers
als an den eines Hochofenthermometers. Wird von der Steuerung eine Anforderung garantiert,
besteht eine Zusicherung.

Bei der Entwicklung einer Steuerung werden mehrere Phasen durchlaufen, die aufeinander
aufbauen. Grob kodnnen folgende Phasen unterschieden werden: 1. Erstellen einer Spezifika-
tion der Steuerung 2. Entwurf eines Modells 3. Entwicklung eines Steuerprogramms fiir den
Prozessrechner 4. Technische Umsetzung der Gesamtsteuerung. Nicht in jeder Phase kdnnen
die Anforderungen jedes Aspekts gewahrleistet werden, sondern oft kdnnen nur Anforderun-
gen an nachfolgende Phasen beschrieben werden. Beispielsweise kann der Messfehler beim
Entwurf des Modells nicht beeinflusst werden — bereits beim Entwurf des Modells wird al-
lerdings ein maximaler Messfehler vorausgesetzt. Erst in der letzten Phase, d.h. bei der tech-
nischen Umsetzung der Gesamtsteuerung, missen die Anforderungen aller Aspekte erfllt
werden.

In Abbildung 1.2 sind die Phasen bei der Entwicklung einer Steuerung vereinfacht dargestellt.
Darunter sind ausgewahlte Aspekte in Fettschrift aufgelistet. Unter jeder Phase ist dargestellt,
ob in der Phase eine Anforderung oder Zusicherung des Aspektes besteht. Nachfolgende Pha-
sen durfen die zugesicherten Aspekte nicht verletzen, so entsteht eine Kette von geforderten
und zugesicherten Aspekten.

Beispielsweise werden in der Spezifikation die Anforderungen an die Fehlerfreiheit formu-
liert. Bei der Entwicklung des Modells wird die Fehlerfreiheit des Modells zugesichert. Alle
nachfolgenden Phasen mussen gewahrleisten, dass diese Zusicherung erfillt bleibt. Die Reak-
tionszeit ist eine weitere Anforderung in der Spezifikation. Im Modell kann die Reaktionszeit
nicht beeinflusst, hdchstens konkretisiert werden. Erst der Prozessrechner sichert die tatsach-
liche Reaktionszeit zu, wobei eventuell weitere Anforderungen an die Steuerstrecke bestehen.

Fur den Ubergang von einer in die nachste Phase werden meist Hilfsprogrammverwendet. Sie
unterstiitzen die Entwicklung und helfen sicherzustellen, dass Anforderungen erfillt werden
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und Zusicherungen unverletzt bleiben. Beispielsweise kann beim Entwurf des Modells ein
Modellpriifer als Hilfsprogramm verwendet werden. Mit diesem werden die Anforderungen
der Spezifikation an die Fehlerfreiheit des Modells sichergestellt. Hilfsprogrammen kommt
deshalb eine besondere Bindegliedfunktion zu.

Zusammenfassend sind folgende Aussagen wichtig:
1. Sicherheit umfasst unterschiedliche Aspekte.

2. Beim Entwurf einer Steuerung werden Phase flr Phase einzelne Aspekte gefordert oder
zugesichert, es entsteht eine Kette aus Anforderungen und Zusicherungen.

3. Hilfsprogramme haben in dieser Kette eine Bindegliedfunktion, da sie die einzelnen
Phasen miteinander verbinden.

1.2 Problemstellung

Der Einsatz eines Modellpriifers stellt sicher, dass ein Modell seiner Spezifikation genligt.
Neuere Arbeiten beschaftigen sich mit dem Nachweis der Fehlerfreiheit eines Mikroprozes-
sors [BJK*06] sowie dem Versuch, die Fehlerfreiheit eines kompletten Prozessrechners nach-
zuweisen [Pau05].

Durch dieses Vorgehen wird versucht, die Sicherheit fir das Modell und den Prozessrechner
zu gewahrleisten. Unklar bleibt jedoch, ob bei der Ubersetzung des Modells in ein Steuerpro-
gramm Fehler aufgetreten sind oder Annahmen des Modells in der Realitat nicht zutreffen.
Es entsteht eine Llcke in der Kette aus Zusicherungen. Aus dieser und den vorangegangenen
Uberlegungen ergibt sich das Hauptzie! dieser Arbeit:

Ein Hilfsprogramm soll erstellt werden, das Folgendes erlaubt: Fir ein be-
liebiges TNCES-Petrinetzmodell und ein dazugehériges Steuerprogramm in
Structured Text wird praktisch nachgewiesen, dass das Steuerprogramm das
Verhalten des TNCES-Modells korrekt nachbildet.

Aus dieser Aufgabenstellung ergeben sich drei wesentliche Fragen:
1. Was heil3t ,,korrekt*?
2. Treffen die Annahmen des Modells in der Realitéat zu?
3. Wie kann die Korrektheit praktisch nachgewiesen werden?
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1.3 Losungsansatz

Im Folgenden werden die Antworten auf die gestellten Fragen kurz skizziert.

Frage 1: Was heif3t ,,korrekt*“?

Der Korrektheitsbegriff hat folgende Eigenschaften:

1. Mit einem Modellprifer wird sichergestellt, dass ein Modell bestimmte Eigenschaften
immer oder nie erfillt. Der definierte Korrektheitsbegriff stellt sicher, dass das Steuer-
programm jede dieser Eigenschaften ebenfalls immer oder nie erfillt.

2. Modelle besitzen oft Freiheiten beziiglich ihres Verhaltens, d.h. sie kénnen in der selben
Situation unterschiedlich reagieren. Eine reale Steuerung sollte dem entgegen stets nur
ein Verhalten besitzen. Der Korrektheitsbegriff berticksichtigt diesen Umstand.

Frage 2: Treffen die Annahmen des Modells in der Realitat zu?

Es wurde bereits erwéhnt, dass Speicherprogrammierbare Steuerungen eine zyklische Arbeits-
weise mit Reaktionszeiten besitzen. In Kapitel 4 wird gezeigt, dass Reaktionszeiten das Verhal-
ten eines Modells mit Zeitbedingungen beeinflussen kdnnen. Reaktionszeiten mussen deshalb
bei der Ubersetzung des Modells in ein Steuerprogramm beachtet werden. Diesem Umstand
wird durch die explizite Betrachtung von Reaktionszeiten Rechnung getragen.

Frage 3: Wie kann die Korrektheit praktisch nachgewiesen werden?

Eine Moglichkeit, die Korrektheit einer Ubersetzung zu garantieren, ist der Nachweis der Feh-
lerfreiheit des Ubersetzers. Firr diese Arbeit wurde eine vom Ubersetzer unabhangige und da-
durch flexiblere Mdglichkeit gewahlt: Die Translation Validation. Dazu werden nach der Uber-
setzung Steuerprogramm und Modell miteinander verglichen und festgestellt, ob das Verhalten
des erzeugten Programms beztiglich des Korrektheitsbegriffs dem des Modells entspricht.

Eine Herausforderung ergibt sich aus der Komplexitat der verwendeten Modelle und Steuer-
programme, die einen direkten Vergleich erschwert. So beansprucht die Definition von TNCES
in [Thi02] ca. 50 Seiten, die Norm IEC 61131-3 [Int03] umfasst tber 200 Seiten.

Um dieser Herausforderung zu begegnen, werden sowohl das TNCES-Modell als auch das
Steuerprogramm auf ein einfaches Basismodell zurtickgefihrt. Eine sehr einfache Form von
Modellen sind Automaten. Automaten mit Zeitbedingungen werden als Zeitautomaten (Engl.
timed automata)[AD94]) bezeichnet. Es existiern zahlreiche Varianten von Zeitautomaten mit
unterschiedlichen Eigenschaften, je nach der Art der betrachteten Zeitbedingungen, Anzahl
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Abbildung 1.3: Vorgehen zur Translation Validation von TNCES-Modellen und Structured
Text-Programmen.
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der Uhren sowie mdglichen Ein- und Ausgaben. Um die einfache und effiziente Modellierung
von Steuerprogrammen und TNCES-Modellen zu erlauben, wurden Zeitautomaten aufgaben-
spezifisch angepasst.

Die Analyse von Modellen mit Zeitbedingungen erfordert komplexe Algorithmen, deren Spei-
cherplatz- und Rechenzeitbedarf im ungtinstigsten Fall exponentiell in der Anzahl der Uhren
wéchst [AD94]. Deshablb ist dies Suche nach effizienten Moglichkeiten zur Analyse von Mo-
dellen mit Zeitbedingungen seit vielen Jahren ein Forschungsschwerpunkt.

Der Vergleich von Zeitautomaten stellt dabei eine besondere Herausforderung dar. Ziel ist es,
einen solchen Vergleich in annehmbarer Geschwindigkeit und bei annehmbarem Speicher-
verbrauch durchzufihren, d.h. in ahnlicher Geschwindigkeit und mit dhnlichem Speicherver-
brauch wie die Modellpriifung. Folgende Uberlegung steht hinter dieser Aussage: Der Kor-
rektheitsnachweis der Ubersetzung eines Modells ist nicht sinnvoll, wenn die Korrektheit des
Modells nicht geprift werden kann.

Praktisches Vorgehen

Um dieses Ziel zu erreichen, wird auf den Forschungsergebnissen zur Analyse von Zeitauto-
maten aufgebaut. Die Techniken zur Analyse von Zeitautomaten werden flr den \Vergleich er-
weitert und angepasst, wobei Reaktionszeiten aus Effizienzgriinden in den Vergleich direkt ein-
bezogen werden. Das Vorgehen zum Vergleich eines Steuerprogramms und TNCES-Modells
ist in Abbildung 1.3 schematisch dargestellt.

Als Steuermodelle werden in dieser Arbeit ausschlieflich TNCES-Modelle betrachtet (a). Als
Steuerprogramme werden ausschlieBlich Structured Text-Programme betrachtet, deren Verhal-
ten wird von der Speicherprogrammierbaren Steuerung, deren Arbeitsweise und Eigenschaften
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wie Reaktionszeiten vorgegeben (b). Ein Ubersetzer (c) transformiert das TNCES-Modell in
ein Steuerprogramm, wobei die Korrektheit dieser Ubersetzung nachgewiesen werden soll.

Um die Translation Validation durchzufuhren, werden Steuermodell und -programm in Zeit-
automaten umgewandelt (d,e). Dazu wurden Interpreter fur TNCES und Structured Text ent-
wickelt, die es erlauben ein TNCES-Modell bzw. ein ST-Programm in einen Zeitautomaten zu
transformieren. Die Verwendung von Zeitautomaten hat neben der Vereinfachung der Trans-
lation Validation folgende Vorteile:

1. Die Translation Validation kann einfach auf weitere Arten von Modellen und Steuerpro-
grammen ubertragen werden.

2. Die Translation Validation kann auch zur Prifung der Korrektheit von Modell- oder
Programmitransfor mationen verwendet werden.

3. Der Kern an Operationen muss nur einmal definiert, bewiesen und implementiert wer-
den.

4. Das umfangreiche Wissen aus der Theorie der Zeitautomaten kann fiir die Translation
Validation nutzbar gemacht werden.

Der fir die Translation Validation verwendete Korrektheitsbegriff (f) legt fest, wann ein Zeit-
automat das Verhalten des anderen korrekt nachbildet. Um den Korrektheitsbegriff praktisch
zu priufen, wird das Verhalten der beiden Zeitautomaten miteinander verglichen. Das Verhalten
eines Zeitautomaten hangt sowohl von dem Zustand ab, in dem sich der Zeitautomat befindet,
als auch vom Stand der Uhren des Zeitautomaten. Die Kombination von Zustédnden und Uh-
renstanden der Zeitautomaten werden symbolisch reprasentiert (g,h) und bilden Graphen, die
im Wesentlichen endlichen Automaten entsprechen. Anhand dieser Graphen wird die Korrekt-
heit der Ubersetzung praktisch gepriift (i) und die Translation Validation abgeschlossen.

1.4 Aufbau der Arbeit

Im anschlielenden Kapitel 2 werden Alternativen zum obigen Ansatz und wissenschaftliche
Arbeiten diskutiert, die vergleichbare Ziele verfolgen. Darauf aufbauend werden in Kapitel 3
die fir diese Arbeit wichtigen Definitionen und Begriffe eingefuhrt.

Ein Zeitautomatenmodell zur einheitlichen Modellierung von Programmen flr Speicherpro-
grammierbare Steuerungen und TNCES-Modellen wird in Kapitel 4 entwickelt. AulRerdem
wird gezeigt, wie diese Zeitautomaten analysiert und effizient miteinander verglichen werden
konnen. In Kapitel 5 wird gezeigt, wie Zeitzustande und -graphen von Zeitsystemen effizient
dargestellt werden kdnnen. Die praktische Umsetzung einer Translation Validation ist The-
ma des Kapitels 6.AnschlieBend wird noch eine Zusammenfassung der Arbeit und ein kurzer
Ausblick auf mogliche fortfiihrende Arbeiten gegeben.
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Die wesentliche Aufgabenstellung dieser Arbeit, die Prifung der Korrektheit der Implemen-
tierung eines Modells, leitet sich aus der Praxis ab. Dabei werden mehrere Forschungsbereiche
uberschnitten:

1. Der Einsatz von Modellen fur den Entwurf von Steuerungen ist seit langem eine Fra-
gestellung auf dem Gebiet der Ingenieurstechnik, gewinnt unter anderem in Form der
Model Driven Architecture aber auch fiir Softwaresysteme im Bereich des Softwareen-
gineering an Bedeutung.

2. Besondere Fragestellungen werfen neben diskreten Modellen solche Modelle auf, die
die Formulierung von Zeitbedingungen erlauben. Diese Fragestellungen haben zu einer
Herausbildung einer eigenen Theorie von Zeitsystemen und -modellen gefihrt.

3. Ein weiterer Problemkreis ist die Analyse und Verifikation von Modellen, bei dem un-
ter anderem die Darstellung einer grossen Anzahl von Modellzustdnden von Interesse
ist. Diese Fragestellung hat zu einer Vielzahl an Forschungsaktivititen auf dem Gebiet
geeigneter Datenstrukturen gefiihrt.

4. SchlieBlich sind fir die Implementierung von Modellen Methoden aus dem Ubersetzer-
bau von Bedeutung. Besonders der Nachweis der Korrektheit einer Ubersetzung ist aus
Sicht der Verifikation eines Modells interessant, um die Korrektheit einer Modellimple-
mentierung festzustellen.

Eine grobe Einordnung dieser Arbeit in das Forschungsumfeld der Korrektheit von Uberset-
zern wird im ersten Abschnitt vorgenommen. AnschlieRend werden verschiedene Modelle vor-
gestellt, die zur Modellierung von Zeitsystemen verwendet werden konnen. Spezielle Anfor-
derungen wie die Beachtung von Reaktionszeiten sowie die Ubersetzung dieser Modelle sind
Themen der darauffolgenden Abschnitte. SchlieRlich werden in den letzten beiden Abschnitten
Methoden zur Analyse und zum Vergleich derartiger Modelle vorgestelit.

2.1 Korrektheit von Ubersetzern

Dieser Abschnitt bezieht sich auf Punkt (c) aus Abbildung 1.3, den Ubersetzer. Ein Uber-
setzer transformiert ein Quellprogramm oder -modell in ein Zielprogramm bzw. -modell. Es
sind verschiedene Mdglichkeiten bekannt, um die Korrektheit der Transformation bezuglich
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vorgegebener Kriterien sicherzustellen. Zum einen kann die Korrektheit des Ubersetzers di-
rekt bewiesen werden, indem die Korrektheit der einzelnen Tranformationsschritte innerhalb
des Ubersetzers nachgewiesen wird. Es existieren mehrere Arbeiten auf diesem Gebiet, bei-
spielsweise [HP92, Str02]. Die Erarbeitung und der Einsatz von Werkzeugen zur Konstruktion
korrekter Ubersetzer war Ziel des Verifix-Projektes [GDG*96, GGZ04].

Eine Technik, die im Idealfall vollig unabhéngig vom Ubersetzer angewendet werden kann, ist
die Tranglation Validation [PSS98]. Dabei steht nicht der Beweis der Korrektheit des Uberset-
zers, sondern der Beweis der Korrektheit des Zielprogramms in Bezug zum Quellprogramm im
\ordergrund. Dazu wird die Semantik des Quell- und Zielprogrammes durch Modelle nach-
gebildet und die Korrektheit der Transformation bezuglich einer Verfeinerungsrelation nach-
gewiesen. Eine Adaption dieser Technik fiir den Korrektheitsnachweis realer optimierender
Ubersetzer findet sich in [Nec00] und [ZPFGO03].

Bewertung

Bei der Verifikation eines Ubersetzers wird die Korrektheit der einzelnen Ubersetzungsschritte
meist mit Hilfe von Beweispriifern formal nachgewiesen. Jede Anderung oder jeder zusatzli-
che Transformationschritt wie beispielsweise eine Optimierung muss als korrekt nachgewie-
sen werden. Dieser Prozess ist technisch fiir komplexe Ubersetzer anspruchsvoll. Zudem ist
ein Nutzer an einen Ubersetzer gebunden.

Im Gegensatz dazu erlaubt die Translation Validation die Prifung eines Zielprogrammes weit-
gehend unabhingig vom Ubersetzer. Dazu werden Modelle zur Nachbildung der Semantik
eines Quell- und Zielprogrammes genutzt und miteinander verglichen. Aufgrund der Unab-
hangigkeit vom Ubersetzer wird auch die Verifikation der erzeugten Programme komplexer
Ubersetzer realistisch.

Nach unserer Kenntnis wurden weder eine Translation Validation noch der direkte Korrekt-
heitsnachweis von Ubersetzern fiir Zeitmodelle realisiert.

2.2 Modelle mit Zeitbeschrankungen

Dieser Abschnitt bezieht sich auf die verwendeten Modelle und Steuerprogramme, d.h. auf die
Punkte (a) und (b) in Abbildung 1.3. Sowohl Speicherprogrammierbare Steuerungen als Ziel-
system sowie Petrinetzmodelle als Quellmodell wurden vorgegeben. Die Eigenschaften Spei-
cherprogrammierbarer Steuerungen werden in Kapitel 3 ,,Grundlagen® genauer betrachtet, an
dieser Stelle werden lediglich wissenschaftlich relevante Arbeiten zu Petrinetzen vorgestellt.

Petrinetze sind Modelle zur Darstellung nebenldufiger Systeme, die mindestens aus Platzen,
Transitionen, Marken sowie Flusskanten bestehen. Eine Erklarung dieser Begriffe findet sich
z.B. in [Rei82].
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Zeitbewertete Petrinetze

Der erste Vorschlag zur Erweiterung von Petrinetzen um Zeitbedingungen wird in [Mer74] be-
schrieben. Derartige Netze werden im weiteren als Zeitbewertete Petrinetze bezeichnet (engl.
Time Petri Nets). Im Petrinetzmodell von [Mer74] brauchen die Transitionen eines Petrinetzes
eine vorgegebene Zeit zum Schalten. Daneben sind noch verschiedene andere Mdglichkeiten
bekannt, Petrinetzen um Zeitbedingungen zu erweitern. Ein Uberblick findet man in [Bow96].

Neben Transitionen kdnnen auch Platze [CDD98] oder Kanten Zeitbedingungen besitzen. Im
Falle zeitbewerteter Kanten kann entweder das Alter von Marken [ANO1] oder das Alter der
Platze betrachtet werden. Dabei existieren je nach Semantik der Petrinetze oft Unterschiede in
deren theoretischen Eigenschaften, was eine allgemeine Vergleichbarkeit zeitbewerteter Petri-
netze erschwert [BCH*05].

Timed Net Condition Event Systems

Timed Net Condition Event Systems (kurz TNCES) sind modulare, zeitbewertete Petrinetze
[Thi02]. In TNCES besitzen Plitze ein Alter, welches die Zeit angibt, die seit der letzten An-
derung der Anzahl der Marken des Platzes vergangen ist. Von Platzen ausgehende Flusskanten
sind mit einem Zeitintervall beschriftet, das beschreibt, wie alt ein Platz sein muss, damit
Marken aus dem Platz entfernt werden konnen. Ferner besitzen TNCES Inhibitor- und Event-
kanten. Inhibitorkanten gehen von Platzen aus und hemmen oder aktivieren Transitionen des
TNCES. Eventkanten verbinden Transitionen untereinander und synchronisieren diese.

Inhibitor- und Eventkanten kdnnen unabhéngige, d.h. nicht durch Flusskanten verbundene Pe-
trinetze miteinander verbinden. Das ermdglicht die Einfuhrung von TNCS-Modulen, wobei
Inhibitor- und Eventkanten Ein- und Ausgange eines Moduls bilden. Module kdnnen hier-
archisch verschachtelt werden und erlauben den Aufbau komplexer Steuerungen aus einfa-
chen Komponenten. Diese Vorgehensweise ermdglicht auch die unabhéngige Modellierung
von Steuerung und Steuerstrecke sowie die Untersuchung des Gesamtmodells.

Fir TNCES existiert ein Modellprufer zur Analyse bestimmter Bedingungen [Thi02] sowie
die Mdglichkeit zur Generierung von Steuerprogrammen fur Speicherprogrammierbare Steue-
rungen [THO2].

Bewertung

TNCES stellen fir den Anwender ein abstraktes und leistungsféahiges Modell fir die einheitli-
che Modellierung und Analyse von Steuerung und Steuerstrecke zur Verfiigung. Ein wesentli-
cher Vorteil von TNCES ist ihre Modularitét, welche die Komplexitat sowohl bei der Model-
lierung als auch der Analyse von TNCES verringert. Ein TNCES kann zudem mehrere, sich
iiberlappende Eingangsignale betrachten. Neben der Uberlappung kann auch die Zeitgleichheit
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von Signalen bericksichtigt werden.

Der hohe Abstraktionsgrad und die Komplexitat von TNCES stellen aus theoretischer Sicht al-
lerdings einen Nachteil dar, da TNCES Uber eine sehr komplizierte Semantik verfiigen. Insbe-
sondere die Auswertung der Schaltregeln kann unter ungtinstigen Umstanden bei einer hohen
Anzahl von Eventkanten zu einer hohen Laufzeitkomplexitét fihren, was die direkte Imple-
mentierung von TNCES unter Echtzeitbedingungen erschwert. Obgleich TNCES beschrankt
sind, erfordert die hohe Anzahl mdglicher Markierungen und Uhren eine effiziente Analyse.
TNCES betrachten ferner keine Reaktionszeiten, die bei einer Implementierung auf einer rea-
len Speicherprogrammierbaren Steuerung auftreten.

2.3 Basismodelle

Sowohl Steuerprogramme als auch TNCES haben eine sehr einsatzspezifische und komplexe
Semantik und eignen sich deshalb nur bedingt fur einen direkten Vergleich. Um die Abhan-
gigkeit von der konkret verwendeten Programmiersprache und dem verwendeten Modell zu
verringern und dabei auf einer einfachen und theoretisch fundierten Basis aufzusetzen, wer-
den TNCES und Steuerprogramm auf ein Basismodell abgebildet. Dieser Abschnitt bezieht
sich auf die Punkte (a) und (b) in Abbildung 1.3 und stellt mogliche Basismodelle vor.

2.3.1 SPS-Automaten

Das Projekt UniFormM [KBPOB99] der Universitdt Bremen hatte die Entwicklung von Me-
thoden zur Spezifikation und Entwicklung von Echtzeitsystemen zum Ziel. Speziell zur Mo-
dellierung von SPS-Steuerungen wurden dazu SPS-Automaten (engl. PLC-Automata) [Die00]
entwickelt, die die Modellierung von SPS-Steuerungen erlauben. Ein SPS-Automat besteht
im Wesentlichen aus einer endlichen Menge von Zustdnden und Zustandsiibergangen sowie
Ein- und Ausgaben. Zusatzlich kann fir jeden Zustand angegeben werden, wie lange nach
Erreichen des Zustands bestimmte Eingaben ignoriert werden sollen. Das ermdglicht die Mo-
dellierung einfacher Zeitbedingungen. Die Semantik von SPS-Automaten ist an die zyklische
Arbeitsweise Speicherprogrammierbarer Steuerungen angepasst.

SPS-Automaten dienen vor allem dem Entwurf von SPS-Steuerungen. Sie kdnnen in die wei-
ter unten beschriebenen Zeitautomaten nach Alur/Dill transformiert und mit Standardtools
wie UppaaL [BDLO4] oder Kronos [Yov97] verifiziert werden. Ein Steuerprogramm fiir SPS
kann aus SPS-Automaten generiert werden. Dazu dient die Entwicklungsumgebung Moby-
/PLC [Tap98, DTO1].
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Bewertung

SPS-Automaten stellen ein einfaches Modell fur den Entwurf von SPS-Steuerprogrammen
dar. Sie besitzen die fir eine Steuerung notwendige Mdéglichkeit zur Ausgabe von Signalen
und ahmen die Semantik einer Speicherprogrammierbaren Steuerung nach. Dabei werden die
Reaktionszeiten der SPS beachtet. Ferner kdnnen SPS-Automaten verifiziert werden.

Ein SPS-Automat kann zu einem Zeitpunkt nur auf ein Eingabesignal reagieren, d.h. ein Zu-
standsuibergang eines SPS-Automaten hangt von genau einem Eingangssignal ab. Treten zwei
Eingangssignale gleichzeitig auf, steht nicht fest, welches der Signale vom SPS-Automaten
zuerst betrachtet wird. Die Reihenfolge beeinflusst jedoch das Verhalten der Steuerung, wenn
der Automat sich bei unterschiedlicher Signalreihenfolge unterschiedlich verhalt. Das kann
zu einem unerwinschten Nichtdeterminismus auch bei einem formal deterministischen SPS-
Automaten fuihren. Da SPS-Automaten eine Reaktionszeit grofier O besitzen und jeweils nur
ein Signal pro Zustandslibergang betrachten, kdnnen sie das zeitgleiche Auftreten zweier Si-
gnale nicht feststellen.

Ein weiterer Nachteil von SPS-Automaten zeigt sich bei der Behandlung von Signalen, die
uber einen Zeitraum an einer Steuerung anliegen kénnen. Fir die Steuerung kann die Men-
ge gleichzeitig anliegender, d.h. sich tGberlappender Signale sowie deren Dauer von Interesse
sein. Das Auswerten der Dauer eines Signales ist mit SPS-Zeitautomaten nicht moglich. Um
auf sich Gberlappende Signale zu reagieren, kénnen Hilfssignale fir den Anfang und das Ende
eines Signals sowie Hilfszustdnde fiir die Menge der sich tUberlappenden Signale eingefiihrt
werden. Die Anzahl der Hilfszustande kann allerdings exponentiell in der Anzahl sich tber-
lappender Signale steigen.

Die Mdoglichkeit, Zeitbedingungen zu prifen sind im Vergleich zu TNCES eingeschrénkt, da
SPS-Automaten nur eine implizite Uhr zur Sperrung von Eingangssignalen besitzen. Aufgrund
der einfacheren Semantik ist die Modellierung komplexer Steuerungen im Vergleich zu TN-
CES moglicherweise aufwandiger.

2.3.2 Zeitautomaten

Ein einfaches Modell fiir Zeitsysteme mit mehreren Uhren sind Zeitautomaten. Zeitautomaten
wurden urspringlich von Alur und Dill [AD90, AD94, Alu99] als Erweiterung von Bichi-
Automaten [Buic62] auf Eingabeworten unendlicher Lénge definiert, da Zeitsysteme oft kon-
tinuierlich laufen. Ein Zeitautomat besitzt wie ein endlicher Automat endliche Mengen von
Zustanden, Eingabesymbolen und Zustandsuibergangen, einen Startzustand sowie eine Menge
von Finalzustdnden. Zudem besitzt ein Zeitautomat eine endliche Menge von Uhren. Zustands-
ubergénge hangen vom Eingabesymbol sowie dem Stand der Uhren des Zeitautomaten ab, bei
einem Zustandswechsel kdnnen Uhren zuriickgesetzt werden. Zustandsiibergénge erfolgen oh-
ne zeitliche Verzégerung.
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Zeitautomaten wurden in den vergangenen Jahren stark erforscht und zur Verifikation zahlrei-
cher Zeitsysteme eingesetzt. Dazu wurden mehrer Modellprifer entwickelt [Yov97, GPCO03,
BDLO4]. Diese erlauben die Verifikation eines Modells beztiglich einer meist in Timed Com-
putation Tree Logic (TCTL) [ACD90] verfassten Spezifikation. Andere Arbeiten beschaftigen
sich mit der Erzeugung von Testfallen aus einer als Zeitautomaten gegebenen Spezifikation
[COO00].

Varianten

Nach ihrer Definition wurden zahlreiche Erweiterungen von Zeitautomaten vorgeschlagen und
untersucht. Zu den wichtigsten gehdren Zeitautomaten mit Invarianten, bei denen fur jeden
Zustand Bedingungen auf den Uhren die Menge der Finalzustinde ersetzen. Additive Bedin-
gungen fur Uhren (u; + u, < ¢, wobei u; und u, Uhren und c eines Konstante ist) werden in
[BDOO] untersucht. Welche Auswirkungen es hat, wenn Uhren nicht ausschlief3lich auf 0 son-
dern beispielsweise auf eine Konstante zurtickgesetzt werden, wird in [BDFP04] untersucht.
Zeitautomaten mit e-Zustandsuibergdngen werden in [BGP96, BPDG98] untersucht. Zeitauto-
maten mit e-Zustandsiibergéngen sind echt ausdrucksstarker als Zeitautomaten nach Alur/Dill.
Unter welchen Bedingungen Zeitautomaten mit e-Zustandsubergéngen in Zeitautomaten nach
Alur/Dill transformiert werden kdnnen, wird in [DGP97] untersucht. Eine weitere Variante
sind Zeitautomaten, die Symbole ausgeben kénnen (timed i/o automata [KLSV03, KLSV06]).

Bewertung

Zeitautomaten erkennen Worter, deren einzelne Buchstaben mit einem Zeitpunkt versehen
werden. Dieser Ansatz hat analog zu endlichen Automaten zu einer Theorie zeitbewerteter
Sprachen gefiihrt. Aufgrund ihrer Einfachheit und wesentlichen Fortschritten in der Theorie
sowie durch die Entwicklung entsprechender Werkzeuge haben sich Zeitautomaten vielfach
bei der Modellieren und Validieren von Zeitsystemen in der Praxis bewahrt. Da Zeitautoma-
ten keine Ausgabe besitzen, eignen sie sich fur Steueraufgaben allerdings nur bedingt. Insbe-
sondere fur die Beantwortung der Fragestellung dieser Arbeit besitzen Zeitautomaten einige
Nachteile:

Signale einer Steuerung erstrecken sich in der Realitat oft (iber einen Zeitraum. Zeitbewertete
Steuerungen mussen auf Signale mit Dauer reagieren kénnen, beispielsweise um festzustel-
len, welche Signale gleichzeitig anliegen und bendétigen einen Mechanismus, derartige Signale
abzubilden. Damit ein Zeitautomat nach Alur/Dill auf mehrere anliegende Signale reagieren
kann, muss flr jeden moglichen Vorgang ein Start- und Endsymbol eingefiihrt werden, die
entsprechend den Anfang oder das Ende eines Signals beschreiben. Daneben muss der Zeit-
automat sich in Zwischenzustdnden merken, welche Signale aktiv oder nicht aktiv sind. Die
entstehende Menge von Zwischenzustanden steigt exponentiell in der Anzahl betrachteter Vor-
génge.
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Ein Zustandstibergang eines Zeitautomaten ist jeweils von genau einem Eingabesymbol des
Eingabeworts abhéngig. Die Definition der Eingabe von Zeitautomaten in [AD94] fordert
einen positiven Zeitabstand zwischen zwei aufeinanderfolgenden Symbolen und schlie3t da-
mit das gleichzeitige Auftreten mehrerer Symbole aus. In den Grenzen der Genauigkeit einer
realen Steuerung kénnen Vorgange durchaus gleichzeitig stattfinden. Da keine Zeit zwischen
gleichzeitigen Symbolen vergeht, existiert a priori keine Ordnung zwischen diesen Symbo-
len. Von der Ordnung der Symbole kann aber das Verhalten des Zeitautomaten abhéngen und
gleichzeitig eintretende Symbole fiihren zu einem unerwiinschten Nichtdeterminismus bei for-
mal deterministischen Zeitautomaten. Um Zeitautomaten zu konstruieren, die sich auch im Fall
gleichzeitig eintretender Symbole deterministisch verhalten, muss die Gleichzeitigkeit zweier
Symbole in einem Zwischenzustand erkannt werden. Die Anzahl solcher Zwischenzustédnde
steigt exponentiell in der Anzahl méglicherweise gleichzeitig auftretender Symbole.

Zeitautomaten bendtigen nach Alur/Dill keine Zeit, um Zustandstibergédnge auszufiihren. Der
Annahme entsprechend, dass physikalische Vorgange, so schnell sie auch seien mdgen, stets
eine endliche Geschwindigkeit besitzen, haben reale Systeme immer eine Verzégerung. Zu-
standswechsel beispielsweise eines Steuercomputers bendtigen deshalb in der Realitét stets
Zeit. Die Zeit, die ein Steuercomputer fur einen Zustandswechsel bendtigt, kann meist nach
oben abgeschatzt werden und wird als maximale Reaktionszeit bezeichnet.

Um die maximale Reaktionszeit eines Systems mit Zeitautomaten nach Alur/Dill zu modellie-
ren, muss ein die Umgebung des Zeitautomaten repréasentierendes Symbol eingeftihrt werden,
welches die Zustandswechsel des Zeitautomaten von aul3en anstoRt. Des Weiteren miissen fur
jede Transition des Zeitautomaten Zwischenzusténde eingefiigt werden, die die Reaktionszeit
der Transition représentieren. Die korrekte Nachbildung der komplexen Semantik beispiels-
weise einer Speicherprogrammierbaren Steuerung vergrofRert die Komplexitét eines Zeitauto-
maten erheblich.

Die Zeitfolge der Symbole eines Eingabeworts eines Zeitautomaten nach Alur/Dill wird in
[AD94] als streng monoton und in der Zeit fortschreitend gefordert. In [Tri99] werden Zeit-
folgen und Zeitautomaten untersucht, deren Zeitfortschritt nicht gesichert ist. Konvergiert bei-
spielsweise die Zeitfolge der Symbole eines unendlichen Eingabeworts nicht gegen unendlich
sondern gegen einen Zeitpunkt, so treten in endlichem Zeitraum unendlich viele Symbole im
Eingabewort auf. Zeitautomaten konnen in einem solchen Fall eventuell eine unendliche Zahl
von Zustandsiibergangen ausfiihren und damit in der Zeit nicht weiter voranschreiten. Als
Analogon zu Deadlocks werden deartige Zustandsfolgen auch als Timelocks [Tri99] bezeich-
net und Zeitautomaten, die Timelocks besitzen kdnnen, heien zeno. Derartige Zeitautomaten
konnen auf realen Systemen nicht nachgebildet werden, da jedes System eine minimale Reak-
tionszeit besitzt.
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2.3.3 Zeitautomaten mit Reaktionszeit

In [WDRO04] wird eine veradnderte Semantik fur Zeitautomaten untersucht. Grundlage dieser
Semantik ist die Annahme, dass bei Zeitautomaten Transitionen ,,so frih wie mdglich* (,,As
Soon As Possible.” - ASAP), in realen Implementierungen aber mit einer gewissen Verzo-
gerung und deshalb nur ,,fast so friih wie moglich* ausgefiihrt werden. Die in [WDRO04] un-
tersuchte Semantik wird deshalb auch als ,,Almost As Soon As Possible*-Semantik (AAS-
AP) bezeichnet und fuhrt eine Reaktionszeit fir Transitionen ein. Zeitautomaten mit AASAP-
Semantik konnen mehr Zusténde erreichen, als Zeitautomaten ohne AASAP-Semantik. Es
wird deshalb vorgeschlagen, fiir eine Implementierung mit Reaktionszeit zu prifen, ob das
Zeitautomatenmodell unerwiinschte Zustande, die mit ASAP-Semantik ausgeschlossen sind,
mit der AASAP-Semantik ebenfalls nicht erreicht werden kdnnen. In [WDMRO04] wird ferner
untersucht, ob fir einen gegebenen Zeitautomaten und eine Menge unerwiinschter Zustande
eine Reaktionszeit gefunden werden kann, so dass der Zeitautomat die unerwinschten Zustan-
de unter AASAP-Semantik nicht erreichen kann.

Bewertung

Die Arbeiten basieren auf der Feststellung, dass die Implementierung eines Zeitautomaten von
dessen theoretischem Verhalten abweicht, wobei von der Implementierung auch Zusténde er-
reicht werden kdnnen, die im theoretischen Fall unerreichbar sind. Es werden zwei Ansatze zur
Losung dieses Problems vorgeschlagen: Zum einen beschreibt der entscheidbare Begriff der
»Implementierbarkeit®, wie gutmitig sich ein gegebener Zeitautomat unter der Annahme von
Reaktionszeiten verhalt. Ferner wird eine Mdglichkeit vorgestellt, aus einem gegebenen Zeit-
automaten einen Zeitautomaten zu bilden, der die AASAP-Semantik einer Implementierung
besitzt. Dies ermdglicht die Verifikation eines Modells unter Implementierungsbedingungen
durch Modellprufer.

Die AASAP-Semantik bezieht sich auf ereignisorientierte Zeitsysteme, nicht jedoch auf zykli-
sche Zeitsysteme wie SPS. Ferner werden nur obere Zeitschranken fur die Reaktionszeit be-
trachtet. Fur die Korrektheit einer Implementierung ist die minimale Reaktionszeit allerdings
ebenfalls wichtig, da sie den Zeitfortschritt der Implementierung sichert und zur Unereich-
barkeit von Zustanden in der Implementierung fiihren kann. SchlieRlich wird in [WDRO04,
WDMRO04] nicht beschrieben, wie die Korrektheit einer Implementierung abgesichert werden
konnte, was gerade Ziel dieser Arbeit ist.

2.4 Transformation von Zeitsystemen

In [Wil99] und [MW99] wird eine Mdoglichkeit beschrieben, SPS-Programme mit Zeitbedin-
gungen zu prifen. Als Sprache fiir SPS-Programme wird eine Teilmenge des Instruction List-
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Formats (IL) unterstitzt. Ein SPS-Programm wird in einen Zeitautomaten transformiert, wobei
ein direkter Ansatz verfolgt wird, der die IL-Befehle eines Programms in Zustande und Zu-
standsiibergange des resultierenden Zeitautomaten umwandelt. Der entstandene Zeitautomat
kann anschlieRend mit Modellpriifern untersucht werden.

Bewertung

Ziel dieser Arbeiten ist die Untersuchung des Verhaltens eines SPS-Programms. Dazu werden
alle Schritte des Programms voll ausmodelliert.

Aufgrund dieser direkten Abbildung eines IL-Programms steigt die Zustandsanzahl der ge-
wonnenen Zeitautomaten trotz starker Einschrankungen wie die Beschrankung auf Zahlen
zwischen -10 und 10 schnell an. Damit ist das gewéhlte Verfahren unpraktikabel. Zudem ge-
nlgt aus Sicht der Translation Validation bereits der Nachweis der Gleichheit des extern beob-
achtbaren Verhaltens von Steuerung und Modell, was es unndtig macht, alle Zwischenzustande
eines SPS-Programmes zu modellieren.

2.5 Analyse von Zeitsystemen

Dieser Abschnitt bezieht sich auf die Ermittlung der Zeitzustandsgraphen, also der Punkte (g)
und (h) in Abbildung 1.3.

Zeitsysteme besitzen eine Menge diskreter Zusténde, beispielsweise die Markierungen eines
Zeitpetrinetzes, die Variablenwerte einer Speicherprogrammierbaren Steuerung oder die Zu-
stdnde eines Zeitautomaten. Dartiber hinaus besitzen Zeitsysteme eine oder mehrere Uhren,
die unabhangig voranschreiten. Das Verhalten eines Zeitsystems h&ngt sowohl vom diskreten
Zustand ab, in dem sich das Zeitsystem befindet, als auch vom Stand seiner Uhren.

Die Kombination eines diskreten Zustands mit dem Stand aller Uhren bildet einen Zeitzustand.
Besitzt ein Zeitsystem reellwertige Uhren, dann ist die Menge der Zeitzustdnde des Systems
uberabzahlbar unendlich, selbst wenn die Menge diskreter Zustédnde endlich ist. Jeder Zeitzu-
stand eines Zeitsystems besitzt einen oder mehrere Nachfolger. Die Menge aller Zeitzustande
eines Zeitsystems sowie die Nachfolgerrelation bildet einen Zeitzustandsgraphen, der die Se-
mantik des Zeitsystems definiert.

Um die Zeitzustande praktisch aufzuzahlen, ist es notwendig, Zeitzustéande, die unter bestimm-
ten Bedingungen als ,,dquivalent* angesehen werden kdnnen, zusammenzufassen. Die so ge-
bildeten Aquivalenzklassen werden als symbolische Zustande bezeichnet. Es existieren ver-
schiedene Techniken, die Zeitzustidnde eines Zeitsystems durch symbolische Zusténde zu re-
prasentieren, einen Uberblick gibt [Yov98].

Wahrend flr die Modellprifung eine symbolische Représentation der Menge der erreichba-
ren Zeitzustande meist ausreichend ist, wird fir die in dieser Arbeit angestrebte Translation
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Validation eine symbolische Représentation des Zeitzustandsgraphen bendtigt. In Frage kom-
mende Datenstrukturen miissen deshalb die Darstellung von Zeitzustandsgraphen erlauben.

Fur n reellwertige Uhren kann man sich die Menge mdglicher Uhrensténde auch als n-dimen-
sionalen Raum vorstellen, in dem jede Uhr durch eine eigene Dimension représentiert wird.
Die Dimension dieses Raumes entspricht der Anzahl der Uhren eines Zeitsystems, weshalb das
starke kombinatorische Anwachsen der Anzahl moglicher Uhrenstande mit jeder zusatzlichen
Uhr eine besondere Herausforderung fur symbolische Zustande darstellt. Das Problem der
Explosion des Raumvolumens mit jeder Dimension wurde bereits 1961 von Richard Bellman
treffend als ,,Fluch der Dimensionalitat* (curse of dimensionality [Bel61]) bezeichnet. Die
praktische Effizienz einer Analyse héngt mafigeblich von den symbolischen Zustanden und
den dazu verwendeten Datenstrukturen ab.

2.5.1 Analysealgorithmen

Um zu prifen, ob ein Menge von Zeitzustdanden von einem Zeitautomaten (nicht) erreicht wer-
den kann, genligt es aus Sicht eines Modellprifers oft, ausgehend von der Menge der Zeitzu-
stdnde deren Vorgéngerzustande aufzuzahlen bis ein Startzustand des Zeitautomaten erreicht
wurde oder alle Vorgéngerzustande aufgezahlt wurden. Der Richtung der Analyse entspre-
chend wird dieses Vorgehen als Riickwértsanalyse bezeichnet [ Yov98]. Die Riickwértsanalyse
terminiert stets, zahlt in der Regel aber nicht alle Zeitzustdnde eines Zeitautomaten auf.

Zur Darstellung aller erreichbaren Zeitzustédnde eines Zeitautomaten kann die Vorwértsanaly-
se verwendet werden. Bei der Vorwértsanalyse werden ausgehend von den Startzeitzustdnden
alle Nachfolgezustdnde aufgezahlt. Damit die Menge symbolischer Zustande endlich ist und
die Vorwadrtsanalyse terminiert, existieren Operatoren, die symbolische Zustédnde oberhalb der
groften in Zeitbedingungen vorkommenden Konstanten zusammenfassen [MP99, BBFLO03].
Die Anwendung dieser Operatoren kann jedoch zu Fehlern in der Vorwértsanalyse von Zeitau-
tomaten mit diagonalen Beschrankungen der Form u; — u, ¢ ¢ mit ¢ € {<, <} filhren [Bou03].
In [Bou03] wird die Korrektheit der Vorwértsanalyse jedoch fiir Automaten bewiesen, die aus-
schlieBlich orthogonale Beschrankungen der Form u ¢ ¢, ¢ € {<, <} besitzen.

In [LTO1] wird ein weiterer Weg zur Analyse von Zeitautomaten vorgeschlagen. Sogenannte
Solittrees dienen dabei der Darstellung von Zeitzustanden und Partition Refinement wird als
Algorithmus zur Aufzahlung der Zeitzustande verwendet. Splittrees sind eine Datenstruktur
zur raumlichen Teilung (Partitionierung) der Zeitzustande eines Zeitautomaten durch orthogo-
nale und diagonale Beschrankungen. Beim Partition Refinement werden die Splittrees solange
verfeinert, bis die entstandenen Partitionen durch Operationen des Zeitautomaten nicht wei-
ter getrennt werden kdnnen. Beim praktischen Vergleich der Splittrees mit Zonen zeigte sich
jedoch, dass die Vorwaértsanalyse effizienter ist [LTO1].
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Abbildung 2.1: Beispiele fir Regionen.

2.5.2 Regionen

Regionen sind einfache symbolische Zusténde, die in [AD94] zur theoretischen Analyse von
Zeitautomaten eingefuhrt und verwendet wurden. Regionen nutzen aus, dass die Uhren eines
Zeitautomaten und vieler anderer Zeitsysteme nur mit nattirlichen Konstanten verglichen wer-
den. Werden gebrochene Zahlen verwendet, so kdnnen diese durch Multiplikation mit einer
geeigneten Konstante in nattirliche Zahlen umgewandelt werden.

Die Uhrenstande eines Zeitsystems konnen in einen integralen Teil und einen fraktionalen Teil
aufgetrennt werden. Da ein Zeitautomat Uhren nur mit nattirlichen Konstanten vergleicht, be-
schreibt der integrale Teil, welche Schaltbedingungen eines Zeitautomaten gelten, wahrend der
fraktionale Teil bei mehreren Uhren dartber entscheidet, welche Uhr zuerst ihren integralen
Teil wechselt.

Zwei Zeitzustande sind in diesem Sinne deshalb gleich, wenn die integralen Uhrenstande aller
Uhren jeweils gleich sind oder wenn sie groRer als die grote in einer Schaltbedingung des
Zeitautomaten vorkommende Konstante sind. Durch die letztgenannte Bedingung wird sicher-
gestellt, dass die Anzahl an Regionen endlich bleibt. Ferner muss gelten, dass die fraktionalen
Uhrenstande aller Uhren jeweils gleich geordnet sind. Eine exakte Definition findet man bei-
spielsweise in [AD94].

Beispiel 2.1. In Abbildung 2.1 ist ein Uhrenstandsdiagramm dargestellt. Die moglichen Uh-
renstande zweier reellwertige Uhren u; und u, wurden dazu gegeneinander abgetragen. Die
gestrichelten Linien dienen der Orientierung, c, stellt die grofdte Konstante dar. In der Ab-
bildung sind einige Regionen schraffiert bzw. schwarz markiert. Das betrifft zwei Eckpunkte,
funf Linien und drei Flachen, zusammen 10 Regionen. Insgesamt enthdlt das Diagramm 16
Eckpunkte, 41 Linien und 25 Flachen, zusammen 82 Regionen.
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Bewertung

Die Anzahl der Regionen eines Zeitautomaten ist endlich und représentiert den Zeitzustands-
raum eines Zeitautomaten. Aufgrund ihrer einfachen Struktur eignen sich Regionen besonders
fur theoretische Beweise.

Die Anzahl an Regionen hangt von der grofiten Konstante eines Zeitautomaten ab und betragt
laut [AD94] n!4"(c, + 1)", wobei n die Anzahl der Uhren ist. Damit ist die Anzahl an Regionen
fiir praktische Analysen zu groR.

2.5.3 Differenzgrenz-Matrizen

Eine Differenzgrenz-Matrix eines Zeitautomaten mit n Uhren ist eine quadratische (n + 1)-
Matrix. Die Elemente der Matrix definieren fur jede Uhr u eine orthogonale Uhrbeschrankung
u < (<)c, wobei c eine Konstante darstellt, sowie fiir jedes Paar von Uhren ug, U, eine diagona-
le Uhrbeschrankung u; — u, < (<)c. Geometrisch interpretiert, definiert eine Differenzgrenz-
Matrix einen konvexen Hyperpolyeder, der eine Menge von Regionen einschliel3t.

Ein und derselbe konvexe Hyperpolyeder kann durch unterschiedliche Differenzgrenz-Matri-
zen dargestellt werden. Die Normalisierung, d.h. die Ermittlung einer eindeutigen Form einer
gegebenen Differenzgrenz-Matrix, benétigt ®(n®), wobei n die Anzahl der Uhren ist.

Bewertung

Differenzgrenz-Matrizen sind die bei Modellprifern flr Zeitsysteme am weitesten verbreiteten
symbolischen Zustande. Differenzgrenz-Matrizen sind vergleichsweise einfach zu verstehen
und zu implementieren. Ihr wesentlicher Vorteil ist die Unabhangigkeit von Konstanten eines
Zeitsystems, wodurch auch komplexere Systeme mit einer vergleichsweise geringen Anzahl
von Differenzgrenz-Matrizen darstellbar ist. Alle Operationen, die zur Analyse eines Zeit-
systems notwendig sind, lassen sich zudem durch Differenzgrenz-Matrizen einheitlich und
effizient darstellen.

Zu den Nachteilen von Differenzgrenz-Matrizen insbesondere beim Abspeichern besuchter
Zusténde, gehort der konstant hohe Speicherbedarf einer Differenzgrenz-Matrix sowie die flr
viele Operationen notwendige Normalisierung. Aus diesen Griinden eignen sich Differenz-
grenz-Matrizen nur bedingt als Indexstruktur fiir bereits besuchte Zustdnde [Ben01].

2.5.4 Weitere Ansatze
Wéhrend zur Aufzahlung der Zustdnde von Zeitautomaten meist Differenzgrenz-Matrizen ver-

wendet werden, wurden insbesondere zur Speicherung bereits besuchter Zustande verschie-
dene andere Ansétze verfolgt. Beispiele sind die graphische Reprasentation von Differenz-
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grenz-Matrizen mit Hilfe von Gitterpunkten [BMO0O] sowie die Minimierung und kompakte
Speicherung von Differenzgrenz-Matrizen [LLPY97, Ben01].

Angeregt durch die Erfolge bei der Modellprifung diskreter Systeme mit Hilfe bindrer Ent-
scheidungsdiagramme (binary decision diagrams - BDDs) wurden dhnliche Techniken auch
fur Zeitsysteme adaptiert. Das betraf zuerst die Diskretisierung von Zeitzustdnden und de-
ren Speicherung mit BDDs. Beispielsweise wird in [BMPY97] die Erweiterung des Mo-
dellprifers Kronos um BDDs beschrieben. In weiteren Arbeiten wurde die Idee der binarer
Entscheidungsdiagramme weiterentwickelt und auf Zahlen (Numerical Decision Diagrams -
NDDs [ABK*97]) beziehungsweise Intervalle (Interval Diagrams [Str99]) Ubertragen. Andere
\orschldge basieren auf Differenzen von Uhrenstidnden (Clock Difference Diagrams - CDDs
[BLP*99]) oder Zahlen (Difference Decision Diagrams - DDDs [MLAH99]). Ahnliche Ansit-
ze verfolgen auch Data Decision Diagrams [Wan00, Wan01].

Bewertung

Entscheidungsdiagramme sowie kompakt dargestellte Differenzgrenz-Matrizen kénnen den
Platzbedarf zur Speicherung besuchter Zustande wesentlich senken, beispielsweise berichtet
[BLP*99] von 46% bis 99% Speicherplatzersparnis.

Werden die Zusténde eines Zeitautomaten mit Hilfe von Differenzgrenz-Matrizen aufgezahlt,
mussen diese in die zum Speichern der Zustande verwendeten Datenstruktur umgewandelt
werden. Die Konvertierung zwischen Differenzgrenz-Matrizen und Speicherdatenstruktur ist
meist sehr aufwandig und wiegt eine mogliche Zeitersparnis wieder auf. Das fuhrt dazu, dass
fur viele Datenstrukturen keine Beschleunigung, sondern oft sogar eine Verlangsamung der
Analyse beobachtet werden konnte.

Insbesondere Entscheidungsdiagramme sind teilweise sehr rechenaufwéndig und haben da-
bei einen sehr unterschiedlichen Platzbedarf, der beispielsweise von der Variablenordnung
abhdngt. Eine wesentliche Beschleunigung der Analyse erscheint nur dann maoglich, wenn
Entscheidungsdiagramme auch zur Aufzéhlung der Zeitzustdnde verwendet werden. In die-
sem Fall wird von einer erheblichen Beschleunigung der Analyse von Zeitautomaten berichtet
(etwa in [MLAH99] sowie [BNO3]). Beide Arbeiten gehen jedoch auf die Adaption der Vor-
waértsanalyse sowie der notwendigen Operationen auf Entscheidungsdiagramme nicht néher
ein, was das Nachvollziehen der Ergebnisse erschwert. Eine ausfuhrliche Analyse von BDD-
ahnlichen Datenstrukturen in [Wan04] kommt ebenfalls zum Ergebnis, dass der Einsatz von
BDDs bei der Vorwartsanalyse langsamer als der Einsatz kompakter Differenzgrenz-Matrizen
ist.

Fir die in dieser Arbeit angestrebte Translation Validation zweier Zeitsyteme kdnnen Ent-
scheidungsdiagramme nicht eingesetzt werden, da sie nicht zur Darstellung von Zeitzustands-
graphen geeignet sind.
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2.6 Vergleich von Zeitsystemen

Dieser Abschnitt bezieht sich auf die Punkte (f) und (i) in Abbildung 1.3, den Korrektheitsbe-
griff und Korrektheitsnachweis.

Zwei Zeitautomaten sind gleich, wenn sie die selbe zeitbewertete Sprache erkennen. Nach
Alur und Dill ist diese Frage im allgemeinen Fall fir nichtdeterministische Zeitautomaten
unentscheidbar [AD94]. Ebenso unentscheidbar ist im allgemeinen Fall, ob die von einem
Zeitautomaten erkannte Sprache Teilmenge einer von einem anderen Zeitautomaten erkannten
Sprache ist (Language Inclusion). Fir Unterklassen von Zeitautomaten, darunter deterministi-
sche Zeitautomaten, sind die genannten Probleme theoretisch entscheidbar [AD94].

Strengere Begriffe von Ahnlichkeit sind ebenso entscheidbar. Ein Ahnlichkeitsbegriff ist dabei
in dem Sinne strenger als ein anderer, als dass aus einem strengeren Ahnlichkeitsbegriff der
allgemeinere folgt, aber nicht umgekehrt. Entscheidbar sind Bisimulation und Simulation auf
den Zeitzustdnden zweier Zeitautomaten [Yi90, Cer93, ACH94, WL97].

Bewertung

Die Entscheidbarkeit der Bisimulation fur Zeitautomaten wurde von Karlis Cerans in [Cer93]
theoretisch auf Regionen nachgewiesen. Der Nachweis basiert auf der Bildung des Produkt-
zeitautomaten, der die Zustande, Uhren und Transitionen zweier Zeitautomaten kombiniert.
Ein weiterer Ansatz [LYO02] definiert eine Algebra fur Zeitautomaten, die es erlaubt, symbo-
lisch festzustellen, ob fiir zwei Automaten eine Bisimulation besteht. Eine praktische Imple-
mentierung dieses Ansatzes ist nicht bekannt.

Der in [Cer93] vorgeschlagene Algorithmus ist aus praktischer Sicht kaum anwendbar, da die
Anzahl der Regionen von der GroRe der Konstanten der Zeitautomaten abhangt und zu schnell
wéchst. In [WL97] wird deshalb ein Verfahren vorgeschlagen, das Differenzgrenz-Matrizen
zur Darstellung der Zustdnde des Produktzeitautomaten verwendet und unabh&ngig von der
tatsachlichen Grolie von Konstanten ist (,,scaling-invariant®). Wéhrend der Nachweis einer
Simulation fiir einfache Zeitautomaten mit diesem Verfahren praktisch durchfuhrbar wird, ist
die Konstruktion des Produktzeitautomaten fuir komplexere Zeitautomaten oft nicht mehr mog-
lich, da die Anzahl symbolischer Zustande des Produktzeitautomaten weit tiber dem Produkt
der symbolischen Zusténde der verglichenen Zeitautomaten liegen kann.

Beispiel 2.2. Fur zwel Zeitautomaten mit je einer Uhr, einem Zustand und einer Transition
Abbildung 2.2 stellt die symbolischen Zusténde eines Produktzeitautomaten dar, der aus zwel
sehr einfachen Zeitautomaten gebildet wurde. Jeder dieser Zeitautomaten enthalt jeweils nur
einen Zustand z, eine Uhr u und eine Transition, die die Uhr bei Erreichen von einer bzw. 100
Zeiteinheiten zurlicksetzt. Beide Zeitautomaten besitzen lediglich drei symbolische Zustéande,
hier vereinfacht dargestellt: (z u = 0), (z 0 < u < 1(100)) und (z u = 1(100)).
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2.7 Zusammenfassung
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Abbildung 2.2: Symbolische Zusténde eines Produktzeitautomaten.

Der Produktzeitautomat besitzt dem entgegen mindestens 100 symbolische Zustande, wobel die
Anzahl der Zustande durch Andern der GréRRe der Konstanten beliebig erhéht werden kann.
Insofern ist der Ansatz von [WL97] auch nur bedingt ,, scaling-invariant” , ndmlich nur genau
dann, wenn die Konstanten beider Automaten mit dem gleichen Faktor skaliert werden.

2.7 Zusammenfassung

Die vorliegende Arbeit Uberschneidet viele aktuelle Forschungsgebiete. Das betrifft die Kor-
rektheit von Ubersetzern sowie die Translation Validation. Die bekannten Techniken wurden
unseres Wissens vor allem auf den Korrektheitsnachweis von Programmen, weniger auf die
Ubersetzung von Modellen beispielsweise bei der modellgetriebenen Architektur angewendet.
Beim Nachweis der Korrektheit von Ubersetzern fir Modelle werden in dieser Arbeit Techni-
ken eingesetzt, die auch zur Priifung von Modellen verwendet werden. Die bekannten, in Frage
kommenden Modelle eignen sich gut zur Modellierung von Steuerungen oder zeitbewerteten
Systemen, ihre vereinfachten Annahmen fiihren aber zu Problemen bei der Implementierung.
Um die Ubersetzung eines Modells zu validieren, werden in dieser Arbeit die Modellzustiande
aufgezéhlt. Dabei kann auf zahlreiche Arbeiten aus dem Bereich der Modellprifung zuriick-
gegriffen werden. Die Eigenschaften realer Zeitsysteme sowie die Notwendigkeit zur Aufzah-
lung von Zustandsgraphen erfordern jedoch die Weiterentwicklung bekannter Techniken und
Datenstrukturen.
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3 Grundlagen

In diesem Kapitel werden die fiir das Verstandnis der weiteren Arbeit notwendigen Grundlagen
gelegt. Dazu werden im ersten Abschnitt die Eigenschaften und Annahmen dargelegt, die fir
Speicherprogrammierbare Steuerungen sowie den darauf implementierten Modellen gelten.
Der zweite Abschnitt beschéaftigt sich mit der symbolischen Reprasentation von Zeit.

3.1 Eigenschaften Speicherprogrammierbarer
Steuerungen und verwandter Systeme

Modelle kénnen den Umgang mit Zeit unterschiedlich abbilden. Unterschiede kénnen bei-
spielsweise in den Eigenschaften der Uhren (kontinuierlich, getaktet, synchron, asynchron),
den moglichen Zeitbedingungen (Vergleiche mit Konstanten, Vergleiche von Uhren), den er-
laubten Operationen (Setzen von Uhren auf 0 oder konstante Werte, Anhalten von Uhren) oder
den Rahmenbedingungen (Reaktionszeit, Arbeitsweise) bestehen.

Aufgrund dieser Varianten ist bereits bei Zeitautomaten eine Vielfalt verschiedener Modelle
mit unterschiedlichen Eigenschaften entstanden. Diese Eigenschaften haben Auswirkungen
auf die verwendeten Algorithmen und Datenstrukturen.

In dieser Arbeit wird die Implementierung von Modellen mit Zeitbedingungen auf Speicher-
programmierbaren Steuerungen untersucht. Da die Eigenschaften von Speicherprogrammier-
baren Steuerungen mafgebend fiir das Verhalten der Implementierung sind und nicht veréndert
werden kdnnen, ist es notwendig, diese Eigenschaften auf das Modell zu Ubertragen. Erfullt
das Modell eine dieser Eigenschaften nicht, kann es entweder nicht auf einer Speicherpro-
grammierbaren Steuerung implementiert werden oder muss angepasst werden.

Im Folgenden werden die Annahmen fur die Implementierung eines Modells auf einer SPS
formuliert, die sich aus den Vorgaben und Anforderungen dieser Arbeit ergeben. Diese An-
nahmen sind auf TNCES und SPS-Steuerprogramme Ubertragbar. Im ersten Unterabschnitt
werden Annahmen (ber die Behandlung von Zeit, im zweiten (ber die Kommunikation der
SPS mit ihrer Umwelt und im dritten tber die Zustdnde und Zustandstibergénge der Speicher-
programmierbaren Steuerung dargelegt. Daran schlief3t sich ein vierter Unterabschnitt an, der
Annahmen und Bemerkungen zur Implementierung von Modellen und Behandlung von Uhren
enthahlt.
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3 Grundlagen

3.1.1 Zeit

Zeit wird in dieser Arbeit als eine durch eine Uhr messbare kontinuierliche physikalische Gro-
Re verstanden. Der von der Uhr zu einem Zeitpunkt angezeigte Wert wird als Stand der Uhr,
kurz Uhrenstand bezeichnet. Reale Uhren kdnnen Zeit nur mit endlicher Genauigkeit messen
und sich der tatsachlichen Zeit nur annéhern. Reale Uhrenstande kdnnen deshalb nur rationale
Werte annehmen. Des Weiteren kénnen Uhren eines Zeitsystems mit einer Konstante vergli-
chen sowie auf den Uhrenstand 0 zuriickgesetzt werden.

Folgende Annahmen leiten sich fiir die Uhren eines Zeitsystems aus diesen Uberlegungen ab.

Endlichkeit Es werden nur Zeitsysteme betrachtet, die eine beliebige aber feste Anzahl von
Uhren besitzen. Im Zeitsystem kdnnen Uhren weder erzeugt noch vernichtet werden.
Beim Start des Zeitsystems sei der Uhrenstand aller Uhren 0.

Genauigkeit Um reale Zeitsysteme analysieren zu kénnen, wird angenommen, dass die Ge-
nauigkeit der Uhren eines Zeitsystems endlich ist und eine kleinste messbare Zeiteinheit
existiert. Die kleinste messhare Zeiteinheit eines Zeitsystems muss unter der im Weite-
ren definierten Zykluszeit des Zeitsystems liegen.

Operationen Zul&ssige Operationen, die ein Zeitsystem auf seinen Uhren ausfuhren kann,
sind der Zeitvorlauf, d.h. das zeitliche Voranschreiten aller Uhren, sowie das Zuriick-
setzen einer oder mehrerer Uhren auf 0. Der Stand jeder Uhr kann zudem vom Zeit-
system mit rationalen Konstanten verglichen werden. Weitere Operationen werden nicht
betrachtet.

3.1.2 Ein- und Ausgabe

Zur Steuerung eines technologischen Prozesses muss eine SPS mit ihrer Umwelt kommunizie-
ren. Diese Kommunikation erfolgt durch Signale, die entweder durch die SPS selbst (Ausgang)
oder die Umwelt der SPS (Eingang) aktiviert werden. Dabei gelten folgende Annahmen fir die
Kommunikation der SPS mit ihrer Umwelt:

Signale Ein Signal dient der Kommunikation der SPS mit ihrer Umwelt und wird mit o be-
zeichnet. Eine Menge von Signalen wird mit £ bezeichnet. Zu einem Zeitpunkt kann
ein Signal entweder aktiv oder inaktiv sein. Ein Signal kann entweder ausschlieBlich
durch die SPS oder ausschlie3lich durch dessen Umwelt aktiviert oder deaktiviert wer-
den. Wird ein Signal durch die SPS aktiviert bzw. deaktiviert, so wird das Signal auch
als Ausgang bezeichnet, andernfalls als Eingang. In einer realen SPS kann ein Signal in
einem endlichen Zeitraum nur endlich oft aktiviert oder deaktiviert werden.

Eingédnge Ein Eingang spiegelt das Auftreten eines Ereignisses in der Umwelt wider. Der
Eingang ist genau dann aktiv, wenn das Ereignis in der Umwelt auftritt. Ein Ereignis
kann zu einem Zeitpunkt oder Uber einen Zeitraum hinweg auftreten. Die Menge aller
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3.1 Eigenschaften Speicherprogrammierbarer Steuerungen und verwandter Systeme
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Abbildung 3.1: Pulsdiagramm zweier Signale o-; und o-.

Eingange einer SPS wird mit £° := {o%, ..., oy} bezeichnet. Eine etwaige Verzogerung
zwischen dem Auftreten eines Ereignisses in der Umwelt der SPS und dem Aktivieren
des entsprechenden Eingangs kann durch die SPS nicht beeinflusst werden und wird
nicht weiter betrachtet. Die zu einem Zeitpunkt aktiven Eingange ¢ < x® definieren
eine Eingangsbelegung der SPS.

Ausgange Eine SPS besitzt eine endliche Menge X2 von Ausgangen o2, die durch die SPS
aktiviert werden kénnen. Die Ausgange einer SPS sind stets nur zum Zeitpunkt ihrer Ak-
tivierung aktiv und konnen nicht uber Zeitrdume aktiv sein. Durch das Aktivieren eines
Ausgangs kann die SPS Prozesse in der Umwelt anstossen. Die etwaige Verzogerung
zwischen Aktivierung eines Ausgangs und dem tatséchlichen Beginn eines Prozesses
wird nicht weiter betrachtet. Ist X = {0%,..., 05} eine Menge von Ausgangen einer
SPS, dann bildet die Menge der aktiven Ausgange =¥ C X2 eine Ausgangsbelegung der
SPS.

Beispiel 3.1. Sgnale kdnnen in Pulsdiagrammen veranschaulicht werden. Abbildung 3.1 stellt
in einem Pulsdiagramm zwei Prozesse dar. Auf der horizontalen Achse des Diagrammsist die
Zeit abgetragen. An der vertikalen Achse sind zwei Sgnale o-; und o, dargestellt, die jewells
entweder aktiv (, A*) oder inaktiv (, I“) sein kdnnen. In den Zeitrdumen, in denen ein Sgnal
aktiv ist, wird die Linie ,, A* durchgezogen, ansonsten gepunktet dargestellt, entsprechendes
gilt fir die Linie, I“. Zur besseren Vleranschaulichung sind die Linien ,, A“ und ,, I* zum Zeit-
punkt der Aktivierung oder Deaktivierung eines Sgnals verbunden.

Anmerkung 3.2. Die betrachteten Modelle kénnen nicht direkt mit kontinuierlichen Eingaben
wie beispielsweise einer Temperatur umgehen. Modelle, die kontinuierliche Eingaben zulas-
sen, werden als hybride Modelle bezeichnet. Es besteht flr die betrachteten Modelle jedoch
die Moglichkeit, kontinuierliche Umweltgrofien zu diskretisieren und als Eingabe nutzbar zu
machen. Ein Beispiel dafur konnte die Einteilung einer Temperatur in Abschnitte und deren
Reprasentation mit mehreren Sgnalen sein.
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3 Grundlagen
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Abbildung 3.2: Zyklus einer Speicherprogrammierbaren Steuerung.

3.1.3 Arbeitsweise Speicherprogrammierbarer Steuerungen

Die folgenden Annahmen basieren auf der zyklischen Arbeitsweise Speicherprogrammierba-
rer Steuerungen, lassen sich aber auf andere zyklisch arbeitende Systeme Ubertragen. Ent-
scheidendes Merkmal solcher Systeme ist die regelmaRige Abfrage der Eingédnge und Uhren
des Systems. Im Gegensatz dazu reagieren ereignisgesteuerte Systeme erst beim Auftreten
eines Signals.

Die betrachteten Steuerungen besitzen eine endliche Anzahl von Uhren und Zustdnden und
wechseln einen Zustand aufgrund einer Eingangsbelegung, eines Uhrenstandes oder aufgrund
von beidem. Da reale Steuerungen nicht unendlich schnell sein kdnnen, bendtigt jeder Zu-
standsuibergang Zeit.

Folgende Annahmen leiten sich aus diesen Uberlegungen ab:

Zustande Ein Zustand ist die Belegung der Variablen eines SPS-Steuerprogramms. Da die
Menge solcher Variablenbelegungen endlich ist, ist die Menge der Zustande des Steuer-
programms ebenfalls endlich.

Arbeitsweise Es wird davon ausgegangen, dass eine SPS in Zyklen arbeitet, die unmittelbar
aufeinander folgen. Ein Zyklusist in Abbildung 3.2 dargestellt und umfasst eine Einga-
bephase, eine Berechnungsphase und eine Ausgabephase.

In der Eingabephase befindet sich das Steuerprogramm in einem Zustand ny und die
SPS ermittelt die Eingangsbelegung sowie den Uhrenstand.

Ausgehend vom Zustand n, der Eingangsbelegung und dem Uhrenstand ermittelt die
SPS in der anschlieenden Berechnungsphase einen Folgezustand (n+ 1) sowie die Aus-
gangsbelegung und die Menge der zurlickzusetzenden Uhren. In der Berechnungsphase
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3.1 Eigenschaften Speicherprogrammierbarer Steuerungen und verwandter Systeme

kann das Steuerprogramm eine endliche Anzahl von Zwischenzustanden n; durchlaufen,
die von aufRen nicht beobachtbar sind.

In der anschlieRenden Ausgabephase aktiviert die SPS die Ausgénge der berechneten
Ausgangsbelegung und beginnt unmittelbar mit der Eingabephase des nachsten Zyklus.

Zykluszeit Die Ausfiihrung eines Zyklus auf einer realen SPS benétigt die positive Zykluszeit
7, um welche die Uhren der SPS wéhrend des Zyklus vorlaufen. Die exakte Zykluszeit
héngt von physikalischen Einflissen ab und kann fiir einen einzelnen Zyklus nicht exakt
vorhergesagt oder bestimmt werden. Die Zykluszeit bewegt sich nur in Grenzen, die als
minimale Zykluszeit § € Q.o bzw. maximale Zykluszeit A € Q.o bezeichnet werden,
wobei § < 7 < A gilt.

Anmerkung 3.3. Es besteht ein Unterschied zwischen der Reaktionszeit und Zykluszeit ei-
ner SPS. Da ein Ereignis theoretisch direkt am Ende der Eingabephase eines Zyklus auftreten
kann, dauert es bis zum nachsten Zyklus, bis die SPS auf das Ereignis reagieren kann. Damit
entspricht die Reaktionszeit maximal dem Doppelten der Zykluszeit. Diese Eigenschaft gilt er-
staunlicherweise auch fiir Systeme mit ereignisorientierter Arbeitsweise, da ein Ereignisdirekt
auf ein zweites Folgen kann und das zweite Ereignis erst nach dem ersten bearbeitet werden
kann.

3.1.4 Implementierung

Es bestehen mehrere Mdglichkeiten, eine SPS zu programmieren, unter anderem grafische
Darstellungen wie Ladder Diagrams, assemblerdhnliches Instruction List sowie PASCAL-
ahnliches Structured Text. Ein Beispielprogramm einer stark vereinfachten Ampelsteuerung
in Structured Text ist in Algorithmus 3.1 dargestellt.

Beispiel 3.4 (Algorithmus 3.1). Es gibt in dem Programm drei verschiedene Variablendekla-
rationen: VAR_IN definiert zwei bindre Eingangssignale (die nur der Anschaulichkeit dienen)
und VAR_OUT zwel binare Ausgangssignale Gruen_0 und Gruen_1, die jewells die Grunpha-
sen zweier Ampeln steuern. Zudem definiert VAR zwel Uhren vom Typ Timer (TON). Das Pro-
grammsol| alle 30 Sekunden die Grunphase der Ampeln umschalten. Gelbphasen oder andere
Zwischenzustande wurden weggel assen.

Mit dem Ausdruck Uhr_0(IN:=1, T#24h).ET wird der Uhrenstand von Uhr_0 ermittelt.
Entspricht dieser Uhrenstand genau einer Minute, wird Uhr_0 auf den Uhrenstand 0 mit der
Anweisung Uhr_0 (IN:=0, T#24h); zurlickgesetzt. Ist der Uhrenstand von Uhr_©0 kieiner 30
Sekunden, wird in der folgenden Anweisung der Ausgang Gruen_0 auf TRUE gesetzt, andern-
falls auf FALSE. Entsprechend wird mit Uhr_1 und Gruen_1 verfahren, wobei Gruen_1 nur
dann auf TRUE gesetzt wird, wenn der Uhrenstand von Uhr_1 gr6f3er oder gleich 30 Sekunden
ist.
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FUNCTION BLOCK Beispiel

VAR_IN Ein_0, Ein_1 : BOOL; END VAR
VAR OUT  Gruen_0, Gruen_1 : BOOL; END VAR
(« TON ist ein interner Timer =x)

VAR Uhr_0, Uhr_1 : TON; END VAR

(» Zeigt Uhr_O genau eine Minute an? =x)

IF Uhr_O(IN:=1, T#24h).ET = T#lm THEN
(+ JA: Zuricksetzen x)
Uhr_O0(IN:=0, T#24h);

END_IF;

IF Uhr_O(IN:=1, T#24h).ET < T#30s THEN
Gruen_0 := TRUE;

ELSE
Gruen_0 := FALSE;

END_IF;

IF Uhr_1(IN:=1, T#24h).ET = T#1m THEN
Uhr_1(IN:=0, T#24h);

END_IF;

IF Uhr_1(IN:=1, T#24h).ET >= T#30s THEN
Gruen_1 := TRUE;

ELSE
Gruen_1 := FALSE;

END_IF;

26 END_FUNCTION_BLOCK

32

Programm 3.1: Vereinfachte Ampelsteuerung in Structured Text.



3.1 Eigenschaften Speicherprogrammierbarer Steuerungen und verwandter Systeme

Viele Zeitmodelle wie Zeitautomaten oder Zeitpetrinetze setzen voraus, dass alle Uhren eines
Modells exakt gleich schnell laufen und Zustandswechsel unendlich schnell erfolgen [AD94,
Thi02]. Ubertragt man diese Annahmen auf SPS, dann hieRe das, dass die SPS unendlich
schnell liefe und dass die Uhren Uhr_0 und Uhr_1 exakt die gleiche Zeit messen und gleich-
zeitig starten wirden. Ein Modellprufer, der auf diesen Annahmen aufbaut, weist fur ein Steu-
ermodell das gewiinschte Verhalten nach, d.h. aus Sicht des Modells funktioniert die Steuerung
einwandfrei.

Reale Uhren kdnnen nur ihre eigene Zeit messen, da physikalische Effekte die Zeitmessung
jeder Uhr unterschiedlich beeinflussen. Zwei physikalisch verschiedene reale Uhren besitzen
demnach stets eine Abweichung in der Messung der Zeit, diese Abweichung wird in der Li-
teratur als Drift bezeichnet. Uhren, die in der Zeitmessung voneinander abweichen, werden
asynchron genannt. Besitzen Uhren einen einheitlichen Taktgeber und basieren damit phy-
sikalisch auf einer einheitlichen Zeitmessung, so besitzen diese Uhren keine Drift. Uhren,
die bei der Messung der Zeit nicht voneinander abweichen, werden als synchron bezeichnet
[SWL90, PSJ04]. Implementiert man das Steuermodell deshalb auf einer realen SPS mit asyn-
chronen Uhren und Reaktionszeit ergeben sich folgende Probleme:

1. Die Uhren der SPS basieren moglicherweise nicht auf dem selben Taktgeber und wei-
chen deshalb voneinander ab. Das fiihrt zu einem Auseinanderlaufen der Zeitpunkte, an
denen die Griinphasen umgeschaltet werden und die Uhren zurlickgesetzt werden.

2. Eine reale SPS bendtigt Zeit zur Ausfuhrung von Befehlen. Werden zwei Timer im sel-
ben Zyklus zuriickgesetzt, liegt dennoch eine Zeitspanne zwischen den realen Befehlen,
d.h. zwei Timer konnen nie gleichzeitig zuriickgesetzt werden. Diese Zeitspanne sum-
miert sich im obigen Beispiel und flihrt zu einer wachsenden Abweichung der Griinpha-
sen.

3. Das Auslesen von Uhren erfolgt aus den gleichen Griinden im Beispiel zu unterschied-
lichen Zeitpunkten, wodurch eine scheinbare Abweichung im Gang der Uhren entsteht.

4. Da jeder Zyklus Zeit benétigt, liegt zwischen dem wiederholten Auslesen einer Uhr eine
Zeitspanne. Im Beispiel konnte die Uhr Uhr_0 in einem Zyklus 59 Sekunden und 932
Millisekunden und im darauffolgenden Zyklus eine Minute und 114 Millisekunden an-
zeigen. Es ist sehr unwahrscheinlich, dass eine Uhr einen bestimmten Zeitwert anzeigt,
weshalb exakte Vergleiche von Uhren praktisch kaum moglich sind.

In der Summe wiirden die genannten Punkte zu einer Fehlfunktion der realen Steuerung fiih-
ren, obwohl das Steuermodell verifiziert wurde. Um das zu vermeiden muss das Steuermodell
oder die Implementierung angepasst werden.

Durch eine verénderte Implementierung lassen sich einige der genannten Probleme beseitigen.
Dazu wird zur realen Zeitmessung nur eine Uhr der SPS verwendet, alle anderen Uhren leiten
sich logisch von dieser Uhr ab. Eine solche Implementierung ist in Algorithmus 3.2 dargestellt.

Beispiel 3.5 (Algorithmus 3.2). DiesesBeispiel benutzt keine expliziten Timer zur Zeitmessung
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FU

NCTION_BLOCK Beispiel
VAR_IN Ein_0, Ein_1 : BOOL; END_VAR

VAR OUT  Gruen 0, Gruen_1 : BOOL; END VAR
VAR Now, Uhr 0, Uhr_1 : DATE_AND TIME; END VAR

(x Weise Now den Wert der Systemuhr zu. =x)
Now := RTC(IN:=1,PDT:=DT#0s).CDT;

(x Wenn Uhrenstand der Uhr_ 0 = 1 Min., dann setze Uhr_0 zurick =)
IF Now — Uhr_ 0 = T#1lm THEN Uhr 0 := Now; END_IF;
IF Now — Uhr_0 < T#30s THEN
Gruen_0 := TRUE;
ELSE
Gruen_0 := FALSE;
END_IF;

IF Now — Uhr_1 = T#Im THEN Uhr_1 := Now; END_IF;
IF Now — Uhr_1 >= T#30s THEN
Gruen_1 := TRUE;
ELSE
Gruen_1 := FALSE;
END_IF;

23 END_FUNCTION_BLOCK
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3.1 Eigenschaften Speicherprogrammierbarer Steuerungen und verwandter Systeme

sondern leitet die Uhrenstande logischer Uhren vom Uhrenstand der Echzeituhr einer SPSab.
Mit der Anweisung RTC(IN:=1,PDT:=DT#0s) .CDT wird der Uhrenstand der Echtzeituhr am
Anfang jedes Zykluses ermittelt und in der Variablen Now gespeichert.

Die Variablen Uhr_0 und Uhr_1 speichern den Uhrenstand der Echtzeituhr, an dem die je-
weilige Uhr zuletzt zurlickgesetzt wurde. Der Uhrenstand der logischen Uhr 0 ergibt sich
dann aus der Dijferenz zwischen dem gegenwartigen und dem gespeicherten Uhrenstand, also
Now - Uhr_60.Umeine Uhr x zurlickzusetzen, wird die Variable Uhr_x auf Now gesetzt, womit
Uhr_x - Now = T#0s gilt.

Mit dieser Implementierung wird gewéhrleistet, dass
e Uhren im Gang nicht voneinander abweichen (Punkt 1 von Seite 33),

e mehrere Uhren in einem Zyklus logisch zum gleichen Zeitpunkt zuriickgesetzt werden
(Punkt 2) und

e mehrere Uhren in einem Zyklus logisch zum gleichen Zeitpunkt ausgelesen werden
(Punkt 3).

Die Implementierung bietet den Vorteil, dass Zwischenzustande nicht explizit modelliert wer-
den mssen, da alle Operationen auf Uhren in jedem Zyklus logisch gleichzeitig stattfinden.
Ein weiterer wesentlicher Vorteil dieser Implementierung ist die Ndhe zum Modell, d.h. es ist
nicht notwendig, an den genannten Stellen die Semantik der Modelle und Modellprfer der
Realitat anzupassen.

Punkt 4 der Auflistung von Seite 33, d.h. das Vorhandensein von Reaktionszeiten, bleibt von
dieser Implementierung unbeeinflusst. Da sich Reaktionszeiten in einer realen Steuerung nicht
vermeiden lassen, muss an dieser Stelle das Modell angepasst werden.

Aus diesen Uberlegungen leiten sich folgende Anforderungen an die Implementierung einer
Modells ab:

Synchronitat Es wird angenommen, dass alle Uhren eines Zeitsystems synchron sind. Die-
se Forderung kann durch das Zeitsystem oder durch eine angepasste Implementierung
erfullt werden.

Zurlcksetzen Es wird angenommen, dass beim Zuriicksetzen der Uhrenstand vom Anfang
des Zyklus maligebend ist und das Zuriicksetzen logisch am Zyklusanfang erfolgt. Fer-
ner werden alle Uhren in einem Zyklus logisch gleichzeitig zurtickgesetzt.
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3 Grundlagen

3.2 Symbolische Zustande

Dieser Abschnitt widmet sich der Definition und Darstellung von Uhrenstdnden. Dazu wer-
den im ersten Unterabschnitt Basisdefinitionen des verwendeten Zeitbegriffs sowie notwendi-
ger Operationen vorgestellt. Beschrankungen von Uhrenstanden bilden die Grundlage fir die
meisten symbolischen Zustande wie Regionen, Differenzgrenz-Matrizen, Entscheidungsdia-
grammen und Splittrees. Sie werden im zweiten Unterabschnitt eingefiihrt. Im letzten Unterab-
schnitt werden Differenzgrenz-Matrizen und die wichtigsten Operationen auf ihnen definiert.

3.2.1 Zeitbegriff

Im weiteren werden Uhren mit u bezeichnet. Q.o bezeichne die Menge der positiven gebro-
chenen Zahlen, Q., die Menge der positiven gebrochenen Zahlen und 0. Eine endliche Menge
Uhren {ug, U, ..., Uy} wird mit U bezeichnet. Ein Uhrenstand v : U — Qo weist jeder Uhr in
U einen positiven Zeitwert oder 0 zu. Fur einen Uhrenstand v wird der von einer Uhr u € U
angezeigte Zeitwert mit v(u) € Q.o bezeichnet. Da Q.o unendlich ist, enthélt die Menge aller
Uhrenstande ng unendlich viele Uhrensténde v.

Aus den Annahmen in Abschnitt 3.1.1 ergibt sich, dass die folgenden Operationen durch ein
Zeitsystem auf Uhrenstdnden ausgefiihrt werden kdnnen: Fr einen beliebigen Uhrenstand v
und ein beliebiges 7 € Q.o bezeichnet v + v den Uhrenstand, fur die fiir alle Uhren u €
U qilt, dass (v + 1) (u) = v(u) + 7. Die Operation v + 7 wird als Zeitvorlauf von v um t
bezeichnet. Fir die Analyse von Zeitsystemen wird zusétzlich die Operation v — 7, wobei
T <minf{u(u) : ue U}lund (v - 1) (U) = v(u) — 7, als Zeitricklauf definiert.

Eine weitere Operation ist das Zuriicksetzen einzelner Uhren auf 0. Fir eine Teilmenge von
Uhren U’ C U bezeichnet v[U’ := 0] den Uhrenstand, fiir den gilt: Alle Uhren u € U’ zeigen
den Zeitwert v[U’ := 0](u) = 0 an und alle anderen Uhren u € U \ U’ stimmen mit v Uberein:
v[U’ := 0](u) = v(u).

Beispiel 3.6. In Abbildung 3.3 sind die Uhrenstéande zweier Uhren u; und u, in eéinem Uhren-
standsdiagramm aufgetragen. Der Uhrenstand der Uhr u; kann an der Abszisse, der Uhren-
stand von u, an der Ordinate abgelesen werden. Fur einen Uhrenstand v = {u; — 1.5,u; —
25} ist v+ 15 = {u; — 3,u; — 4} der Zeitvorlauf um 1,5 Zeiteinheiten, v — 1 = {u; —
0.5, u; — 1.5} der Zeitricklauf um eine Zeiteinheit und v[{u,} := 0] = {u; — 1.5, u, — 0} der
Uhrenstand, der durch das Zuriicksetzen der Uhr u, aus v entsteht.
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Abbildung 3.3: Operationen auf Uhrenstanden.

3.2.2 Beschrankungen

Die meisten symbolischen Zustdnde fiir Zeitsysteme basieren auf Ungleichungen tuber Uh-
ren. Obwohl bei der Definition der meisten symbolischen Zustande diese Ungleichungen nicht
explizit betrachtet werden, ergeben sich dennoch Ubereinstimmungen in Form und Behand-
lung, die zu vergleichbaren Problemstellungen fiihren. Zur Unterscheidung von allgemeinen
Ungleichungen werden solche Ungleichungen im Weiteren als Beschrankungen bezeichnet.

Dieser Unterabschnitt definiert Beschrdnkungen sowie wesentliche Operationen explizit, um
eine einheitliche Basis fir die Definition weiterer symbolischen Zustande zu legen.

Definition 3.7 (Beschrankung). Sei U = {uy,...,uy} eine Menge von Uhren. Ferner sei ug

eine Uhr, die stets 0 anzeigt, d.h. fiir alle Uhrensténde v € Q2™ gilt v(up) = 0. Seien

i,je€{0,....,nf miti # j dieIndizes zweier Uhren, ¢ € {<, < } ein Relationssymbol und c € Q
eine beliebige Konstante. Die Ungleichung

IBI_J =Uu—-yec

wird als Beschrankung iber U bezeichnet. Die Menge aller Uhrenstande, die durch 8-/ be-
schrankt werden, wird mit

[87] = v € Q%™ : v(Uo) = 0 A u(w) — v(u;) o ¢}
bezeichnet.
Anmerkung 3.8. Da v(uUo) stets 0 gilt, werden Beschrankungen der Formg 0 =u-u¢c=

u; ¢ ¢ und Beschrankungen der Form%~ = up — u; ¢ ¢ = —u; o cmiti € {1, ..., n} orthogonale
Beschréankungen genannt. Alle anderen Beschrankungen heif3en diagonale Beschréankungen.
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Abbildung 3.4: Beispiele fiir Beschrankungen.

In der im Weiteren verwendeten Schreibweise bezeichnet 3 eine beliebige Beschrankung, 5~
bezeichnet eine Beschrankung der Uhren i und j miti, j € {0,...,|UJ}undi # j. Verschiedene
Beschrankungen werden rechts unten indiziert, beispielsweise g, ' = uj—u; <3 und g, =
ui—u; <0.

Beispiel 3.9. In Abbildung 3.4 sind fiir zwei Uhren u; und u, die Beschrankungen

B0 =u; —up<4,0 B°?=upg—u, <-1,5
B =u,—up<3,5 Bl =u,—u <-0,5
dargestellt.

Wird eine Gerade durchgezogen gezeichnet, so ist sie Teilmenge der beschrénkten Uhrenstan-
de, andernfalls nicht. Die Richtung der Pfeile an den Geraden im Diagramm zeigt an, welche
Uhrenstande beschr&nkt werden.

Im Folgenden wird das Komplement einer Beschrankung definiert. Jede beliebige Beschrén-
kung besitzt genau ein Komplement, welches ebenfalls als Beschrankung dargestellt werden
kann.

Definition 3.10 (Komplement). Sei U eine Menge von Uhren und 3 eine beliebige Beschran-
kung uber U. Eine komplementére Beschrankung von 3, geschrieben (g, ist eine Beschran-

kung, fur die gilt: [CB] = Q% \ [B].

Korollar 3.11. Aus Definition 3.10 kann sofort abgeleitet werden, dass fir jede beliebige Be-
schrankung 8'~! = u; — u; ¢ ¢ das Komplement von 5~/ als

C,Bi_j =U -y o' —C

dargestellt werden kann, wobei ¢’ =< gdw. ¢ =< und ¢’ =< gdw. ¢ =<.
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Scharfere Beschrankungen

Beschréankungen konnen beziiglich der von ihnen beschrankten Uhrenstande miteinander ver-
glichen werden.

Definition 3.12. Sei U = {uy, .. ., Uy} eineMenge von Uhren und 3, und 3, zwei Beschrankung-
en Uber U. Die Beschrankung B, ist genau dann scharfer alsdie Beschrankung 3,, geschrieben
B1< B2, wenn 3, echt mehr Uhrensténde als g, beschrankt, d.h. [8,] c [B.]. Die Beschrénkung
1 ist mindestens so scharf wie die Beschrankung 3., geschrieben 8, < 3., genau dann wenn
B> mindestens die Uhrenstande von 3; beschrankt, d.h. [3:] < [B2].

Anmerkung 3.13. Eine Beschrénkung 8 mit [[3] = @ ist laut Definition 3.12 mindestens so
scharf wie jede beliebige Beschrankung. Aus Definition 3.12 lasst sich ableiten, dass eine
Beschrénkung ,8'1", die mindestens einen Uhrenstand beschrankt, nur schérfer als eine Be-

schrainkung 8, ! der gleichen Uhren sein kann.

Beschrénkungen verschiedener Uhren sind somit nicht vergleichbar, weshalb die Menge aller
Beschrénkungen fur ein festes U mit < eine Halbordnung und < eine strenge Halbordnung
Uber allen Beschrankungen bildet. Werden nur Beschrankungen der gleichen Uhren betrachtet,
bilden < und <« (strenge) Totalordnungen.

Ob eine Beschréankung schérfer als eine andere ist, kann mit dem folgenden Satz festgestellt
werden:

Lemma 3.14 (Scharfere Beschrankung). Sei U = {ui,...,u,} eine Menge von Uhren und
i,j€{0,...,n} miti # j zwei Uhrenindizes. Ferner seien ;' und 8, zwei Beschrankungen
mit

TR vef{<, < eQ

-0, 2 €{<, <k eQ

Die Beschrankung ,Bil‘j ist genau dann schérfer als die Beschrankung ﬁiz‘j, wenn (i) ¢; < ¢
oder (ii) ¢; = ¢ und ¢ = < und ¢, = < gilt.

Bewels. Die Aussage von Satz 3.14 ergibt sich aus der Definition der Relationssymbole < und
<. m]

Beispiel 3.15. Die Beschrénkung u; — ug < 9 ist scharfer als die Beschrankung u; — ug < 9.
Die Beschrankung us — u; < —3 ist scharfer als die Beschrankung us — u; < 1.

Die Beschrankung u; < 9 ist nicht scharfer als die Beschrankung u; > 5 und umgekehrt,
damit besteht zwischen den beiden Beschrankungen keine ,, ist scharfer als* -Beziehung, die
beiden Beschrénkungen sind nicht vergleichbar. Die Beschrankungen u; < 4,u, < 3 sowie
u; — Uy < -2 undu, —u; < -2 sind ebenfalls nicht vergleichbar.
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3 Grundlagen

Abgeleitete Beschrankungen

In Abbildung 3.4 werden alle Uhrenstande, die sowohl durch g0 als auch durch g°2 be-
schrankt werden, ebenfalls durch ¥ = u; — u, < 2 beschrankt. Eine Beschrankung %2
muss nicht explizit gegeben sein, sondern kann aus 8*° und 5°-2 gewonnen werden und wird
als abgeleitete Beschrankung bezeichnet. Allgemein kann eine abgeleitete Beschrankung aus
einer Menge von Beschréankungen folgendermalien gewonnen werden:

Definition 3.16 (Abgeleitete Beschrankung). Gegeben seien n paarweise verschiedene Uhren
Ui, ...,U, € UU{up}, wobel 2 < n < |Ulundiy,...,in € {0,...,|U]}. Ferner ssilenn -1
Beschrankungen der Form

ﬁll_lz = U, — Ui, Qigi, Cigip
ﬁlz_lS = U, — Uiy Qiyiz Cigis

ﬁlnil_ln = uin—l - uin oin—l,in Cin—l’in

gegeben.

o < wennalle,,, =<
© < sonst

Beispiel 3.17. In Abbildung 3.4 kann aus den Beschrankungen

B t=u,-u; <-0,5 B0 =u; —up<4,0
die Beschrankung

B0 =u, —ug < -0,5+4,0

abgeleitet werden. 821 entspricht der Beschrankung 520 aus Abbildung 3.4.

sind.
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Abbildung 3.5: Beispiel fir einen Hyperpolyeder.

3.2.3 Hyperpolyeder

Eine konjunktive Verknlpfung von Beschrankungen wird im Weiteren als Hyperpolyeder be-
zeichnet.

Definition 3.18 (Hyperpolyeder). Sei U = {uy,..., u,} eéne Menge von Uhren und S, . . ., m
eine beliebige Anzahl orthogonaler und diagonal er Beschréankungen tiber U. Eine Konjunktion
von Beschrankungen

lii=Bi A ABm
wird als Hyperpolyeder 7 Uber U bezeichnet.
Der Ausdruck [7z] = [B1]N. . .N[Bm] bezeichnet die Mengealler Uhrenstande, diein7 enthalten
sind.

Zur Vereinfachung wird im Weiteren angenommen, dass ein Hyperpolyeder 7 eine Beschrén-
kung 3 enhalt, geschrieben g € 7, wenn7i = B A ... AB"und eini € {1,...,n} existiert, so
dass 8 = B' gilt. Ein Hyperpolyeder #, fur den [#] = @ gilt, wird als leerer Hyperpolyeder
bezeichnet.

Beispiel 3.19. In Abbildung 3.5 sind fur zwei Uhren u; und u, und einen Hyper polyeder
hi=Up—u; <-1AU —Uy<3,5AU,—Ug<4AU—U,<0,5
die Uhrenstéande schraffiert dargestellt, die in 7 enthalten sind.

Operationen auf Hyperpolyedern
Im Folgenden werden einige Operationen auf Hyperpolyedern definiert, die flr die weitere

Arbeit notwendig sind. Diese Operationen sind mit Differenzgrenz-Matrizen implementierbar
[BYO04].
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Abbildung 3.6: Schnittmenge zweier Hyperpolyeder.

Scharfere Hyperpolyeder

Wie fir Beschrankungen kann auch fir Hyperpolyeder eine ,,scharfer als“-Beziehung definiert
werden.

Definition 3.20 (Schérfer). Ein Hyperpolyeder 7, ist echt schéarfer als ein Hyperpolyeder 7,
geschrieben 7i; < 7, gaw. [711] c [7]. Entsprechend ist 71; scharfer als 7i, (7, < 7i,) gdw.
[71] < [72].

Anmerkung 3.21. Die Menge aller Hyperpolyeder bildet fir ein festes U mit < eine Halb-
ordnung und mit < eine strenge Halbordnung.

Schnitt

Die Schnittmenge zweier Hyperpolyeder ist wie folgt definiert:
Definition 3.22 (Schnitt). Seien 7 und 7’ zwel Hyperpolyeder. Ein Hyperpolyeder wird als
Schnitt von 72 und 7/, geschrieben 7 N 72/, bezeichnet, wenn gilt: [ N 7'] = [A] N [#7].

Beispiel 3.23. In Abbildung 3.6 sind zwei horizontal und vertikal schrayfierte Hyperpolyeder
7y und 7, sowie ihr gekreuzt schraffierter Schnitt

hiNhA; =U; —Ug <3 AUy —Ug <3,5AUg—U; <—-2A
Up— U, <-1,5AU;—-U < 1,5

dargestellt.

Zur besseren Ubersicht sind nur die Beschrankungen von 7, N7, in der Abbildung eingezeich-
net.
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Abbildung 3.7: Abschluss zweier Hyperpolyeder.

Anmerkung 3.24. In Satz5.12 wird gezeigt, dass der Schnitt zweier Hyper polyeder ebenfalls
alsHyperpolyeder darstellbar ist. Damit bildet fir ein festesU die Menge aller Hyper polyeder
mit N einen Halbverband, wobei der leere Hyperpolyeder die grofdte untere Schranke aller
Hyper polyeder bildet.

Abschluss

Im Gegensatz zum Schnitt kann die Vereinigung zweier Hyperpolyeder nicht immer durch
einen einzelnen Hyperpolyeder dargestellt werden. So kann etwa die Vereinigung der Hyper-
polyeder aus Beispiel 3.23 nicht durch einen einzigen Hyperpolyeder dargestellt werden. Es
ist moglich, die Vereinigung der Hyperpolyeder durch einen Hyperpolyeder nach oben zu be-
schrénken. Der scharfste beschrdnkende Hyperpolyeder wird als Abschluss bezeichnet:

Definition 3.25 (Abschluss). Seien 7 und 7’ zZwel beliebige, nicht leere Hyperpolyeder. Ein
Hyperpolyeder 7, @ 7, wird als Abschluss von 7; und 7, bezeichnet, wenn (i) [7,] U [72] <
[71 @ 2] und (i) es keinen Hyperpolyeder 7i3 gibt, so dass i3] C [ @ ] und [71] U [#2] €
[[7’23]] gllt

Beispiel 3.26. In Abbildung 3.7 ist der Abschluss
l®hy =U; —Ug <4 AUy—Ug <4 AUg—Us <-1A
Up— U <—-0,5AU; - U <1,5AU,—U; <3
der Hyperpolyeder 7; und 7, aus Beispiel 3.23 dargestellt.

Anmerkung 3.27. Der Abschlussist laut Satz 5.14 als Hyperpolyeder darstellbar. Damit bil-
det fur ein festesU die Menge aller Hyperpolyeder mit N und & einen Verband, wobei der leere
Hyperpolyeder die grofite untere Schranke und ein Hyperpolyeder ohne Beschréankungen die
kleinste obere Schranke aller Hyperpolyeder bildet.
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3.3 Zusammenfassung

Folgende Annahmen Uber die verwendeten Steuermodelle und -programme sind flr die wei-
tere Arbeit wichtig:

e Speicherprogrammierbare Steuerungen besitzen mehrere Ein- und Ausgange. Bei der
Analyse von Modellen muss beachtet werden, dass mehrere Eingange gleichzeitig aktiv
sein kdnnen. Ferner kdnnen die Ausgénge einer SPS z.B. zeitgesteuert aktiviert werden,
auch wenn keine Anderung an den Eingéngen stattgefunden hat.

e Speicherprogrammierbare Steuerungen besitzen eine zyklische Arbeitsweise.

e Annahmen wie die Synchronitdt oder das gleichzeitige Zuriicksetzen mehrerer Uhren
konnen durch eine geeignete Implementierung gewéhrleistet werden. Das ermdglicht
die Verwendung von Standardalgorithmen und -software zur Analyse der Modelle.

¢ Reaktionszeiten lassen sich auch durch geeignete Implementierung nicht vermeiden und
mussen deshalb explizit im Modell beachtet werden.

Beschrankungen bilden die Grundlage der meisten zur Analyse von Zeitsystemen verwende-
ten Datenstrukturen wie Differenzgrenz-Matrizen, Regionen, Entscheidungsdiagrammen oder
Splittrees. Mit Hyperpolyedern sowie den Operationen ,,Scharfer” und ,,Abschluss* wurde fer-
ner ein Verband definiert, welcher Beschrankungen, Differenzgrenz-Matrizen und Regionen
verallgemeinert. Hyperpolyeder bilden damit im Gegensatz zu anderen bekannten Strukturen
eine einheitliche Grundlage fur die in der weiteren Arbeit verwendeten Datenstrukturen.
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4 Definition, Analyse und Vergleich von
SPS-Zeitautomaten

Im folgenden Kapitel wird gezeigt, wie eine Translation Validation fur Steuermodelle und
-programme mit Zeitbedingungen durchgefiihrt werden kann.

Eine besondere Herausforderung fur die praktische Durchfihrung der Translation Validation
ist die komplexe Semantik der vorgegebenen Steuermodelle und -programme. Dabei miissen
die Eigenschaften Speicherprogrammierbarer Seuerungen, d.h. die zyklischen Arbeitsweise,
Reaktionszeiten sowie mehrerer Ein- und Ausgaben beachtet werden.

Um die komplexe Semantik zu bewéltigen, werden fir die Translation Validation einfachere
Modelle verwendet. Ein etabliertes Modell mit Zeitbedingungen sind Zeitautomaten. Diskrete
Zustande der Steuermodelle und -programme wie Petrinetzmarkierungen oder Variablenbele-
gungen kdnnen mit Zeitautomaten direkt einheitlich dargestellt werden, was ein wesentlicher
Vorteil von Zeitautomaten ist. Klassische Zeitautomaten nach Alur/Dill haben aber den Nach-
teil, die Eigenschaften Speicherprogrammierbarer Steuerungen nicht abzubilden.

Um dem zu begegnen wird bei der Translation Validation intern ein modifiziertes Zeitauto-
matenmodell, sogenannte SPS-Zeitautomaten, verwendet, das die genannten Eigenschaften
besitzt. Damit wird vermieden, dass die Anzahl der Zustédnde des Zeitautomaten durch expli-
zite Modellierung der SPS-Eigenschaften ansteigt. Dies ermdglicht eine effiziente und damit
praktisch durchfiihrbare Translation Validation.

Das Kapitel gliedert sich in vier Abschnitte:
e Im ersten Abschnitt werden SPS-Zeitautomaten und deren Semantik definiert.

e Im zweiten Abschnitt werden Zonen als symbolische Reprasentation der Zeitzustande
eines SPS-Zeitautomaten eingeflihrt. Zudem werden die zur Nachbildung der Semantik
und Analyse von SPS-Zeitautomaten notwendigen Operationen eingefuhrt.

e Im dritten Abschnitt wird gezeigt, wie mit Hilfe dieser Operationen die fir die Transla-
tion Validation notwendigen Zonengraphen erstellt werden konnen.

e Im letzten Abschnitt wird schliellich gezeigt, wann eine Implementierung als korrekt
verstanden wird und wie die Korrektheit durch den Vergleich zweier Zonengraphen
nachgewiesen werden kann.
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4.1 SPS-Zeitautomaten

In diesem Abschnitt werden SPS-Zeitautomaten eingeftihrt, die die Modellierung von Zeit-
systemen unter den im Kapitel 3 genannten Annahmen ermdglichen. Nach der Definition von
Schaltbedingungen und SPS-Zeitautomaten wird die Semantik von SPS-Zeitautomaten mit
Hilfe von Transitionssystemen formalisiert.

4.1.1 Schaltbedingungen
Eingangsbedingungen

Ein Zeitsystem soll feststellen kdnnen, ob eine Menge von Eingangen aktiv oder inaktiv ist.
Zu diesem Zweck, werden Eingangsbedingungen definiert.

Definition 4.1 (Eingangsbedingung). Sei X¢ eine Menge von Eingangen. Eine atomare Bedin-
gung B eines Eingangs o€ € € hat die Form B = o€ oder B = —¢®. Eine Eingangsbelegung
¢ c @ erfiillt eine atomare Bedingung B = o€, geschrieben ¢ £ B, gdw. 0 € €. Fir
B = - gilt entsprechend =€ |= B gdw. 0° ¢ X¢.

Seien By, ..., B, mitn > 0 eineendliche Anzahl atomarer Bedingungen der Eingange €. Dann
wird

B =B;A...ABy
als Eingangsbedingung bezeichnet. Eine Eingangsbelegung =€ C ¢ erfiillt eine Eingangsbe-
dingung B¢, geschrieben =€ | B®, gdw. =¢ jede atomare Bedingung B; von B erfiillt. Fur eine
Eingangsbedingung B enthalt die Menge

¥ (B°) = (¢ e 3°: =¥ E B?
die Eingangsbel egungen, die B erfillen.

Korollar 4.2. Die Negation einer atomaren Bedingung B kann ebenfalls als atomare Bedin-
gung dargestel It werden:

-c® wennB=c¢°
~(B) = { e e
o wenn B = —¢°

Zeitbedingungen

Als Zeitbedingungen werden ausschliel3lich Vergleiche einzelner Uhren mit Konstanten, d.h.
orthogonale Beschrankungen, zugelassen. Diese Einschrankung ist in der Praxis ausreichend,
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da TNCES ausschlief3lich orthogonale Beschrankungen verwenden. Daruber hinaus erschwert
die Verwendung diagonaler Beschrankungen in Modellen deren Analyse [Bou03].

Diese Einschrénkung trifft nicht auf die Datenstrukturen und Operationen zu, die zur Analyse
und Translation Validation von Zeitautomaten benotigt werden. Diese Datenstrukturen und
Operationen verwenden sowohl orthogonale als auch diagonale Beschréankungen.

Definition 4.3 (Zeitbedingung). Eine Zeitbedingung B" ist ein Hyper polyeder, der ausschlief3-
lich orthogonaler Beschrankungen enthalt. Ein Uhrenstand v erflillt eine Zeitbedingung BY,
geschrieben v = BY gdw. v € [B].

Anmerkung 4.4. Zur Vereinfachung wird in Modellen u; ¢ ¢, ¢ € {<,<} statt u; — Uy ¢ ¢
geschrieben sowie u; ¢ ¢, ¢ € {>, >} statt up — U < —c baw. up — u; < —cC.

Schaltbedingungen

Ein Zeitsystem soll auf die Belegung seiner Eingédnge und auf den Uhrenstand seiner Uhren
reagiern konnen. Schaltbedingungen setzen sich aus Eingangsbedingungen und Zeitbedingun-
gen zusammen, damit ein Zeitsystem auf die Belegung seiner Eingédnge und auf den Uhren-
stand seiner Uhren reagieren kann.

Definition 4.5 (Schaltbedingung). Sei B® eine Eingangsbedingung tiber den Eingangen € und
BY eine Zeitbedingung tUber den Uhren U. Dann wird

B:=B°AB"

als Schaltbedingung tber X¢ und U bezeichnet. Die Menge aller Schaltbedingungen tber X
und U wird mit £ (B) bezeichnet.

Analog zu Eingangsbedingungen und Zeitbedingungen erfiillt eine Eingangsbelegung =€ € x°
und ein Uhrenstand v € QY; eine Schaltbedingung B, geschrieben =¢, v |= B, gdw. 2¢  B®
und v E BY.

Anmerkung 4.6. DieDigunktion B, v B, zweier Schaltbedingungen kann durch das Einfihren
von zwei Zustandsiibergangen in einem Zeitsystemmodelliert werden. Belde Zustandstibergan-
ge sind bis auf ihre Schaltbedingung identisch, wobel ein Zustandsiibergang die Schaltbedin-
gung B; besitzt und der andere die Schaltbedingung B.

Gemal3 Korollar 4.2 und Korollar 3.11 kénnen die Negationen atomarer Bedingungen bzw.
Beschrénkungen ebenfalls als atomare Bedingungen bzw. Beschrankungen dargestellt wer-
den. Somit kann jede aussagenlogische Formel Uber atomaren Bedingungen in disjunktiver
Normalform dargestellt werden. Daraus folgt, dass beliebige aussagenlogische Formeln tber
atomaren Bedingungen fur Zeitsysteme mit Schaltbedingungen darstellbar sind.

Weitere Operationen konnen mit Schaltbedingungen leicht nachgebildet werden:
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true = V-0t

false = 0°A-0®

u=c = U<CAU=C

B, © B, = (Bl A Bg) \Y (—|Bl A —|Bg)
ol =05 = o] e o

Beispiel 4.7. Sei U = {u;} eine Menge von Uhren und X° = {0, o5} eine Menge von Eingan-
gen. Die Aussage (05 = 035) A (U = 1, 25) kann folgender maf3en dargestel It werden:
(o5 =03) A (up = 1,25)
=((cfA0)V(mo]A=T5)) AU <1,25 AU, > 1,25
=(iAo5AU <1,25AU; > 1,25)V (moS A —o5 Aup < 1,25 A g > 1, 25)

Es ergeben sich die Schaltbedingungen

Bi=(ciA05) A (u <1,25AUu; > 1,25) und
By = (-0 A=05) A (U 1,25 Ay > 1,25)

4.1.2 Unbeschrankte SPS-Zeitautomaten

Im Folgenden werden SPS-Zeitautomaten definiert, die keine Beschrankungen ihrer Reakti-
onszeit besitzen.

Definition 4.8 (SPS-Zeitautomat ). Ein SPS-Zeitautomat A ist ein Tupel (X8, 2,2, 2, U, T)
wobel

o X°={0],...,04}, ke N eine endliche Menge von Eingangen,

e X% ={0},...,07}, | € N eine endliche Menge von Ausgangen mit ¢ N X2 = @,

Z ={z,...,Zn}, me N eine endliche Menge von Zusténden,

2 € Z ein Anfangszustand,

U ={uy,...,uy}, n € N eine endliche Menge von Uhren und
T C ZxP(B) x P(U) x P(£2) x Z eine endliche Menge von Zustandsiibergangen ist.

Beispiel 4.9. Anhand des Beispielseiner Industriepresse wird im Folgenden eine intuitive Vor-
stellung von der Semantik von SPS-Zeitautomaten gegeben: Um Unfalle zu vermeiden, muss
ein Arbeiter, nachdem er ein Werksttick auf eine Presse gelegt hat, solange links und rechts
an der Presse gleichzeitig auf je einen Tastschalter driicken, bis sich das Scherheitsgitter der
Presse geschlossen hat. Der Arbeiter muss seine Hande fur mindestens 5 Zeiteinheiten an den
Scherheitsschalternlassen, um zu garantieren, dass das Gitter vollstéandig geschlossen wurde.
Sollteer in dieser Zeit seine Hande von einem der Schalter entfernen, wird der Pressvorgang
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—(links v rechts)

{}{offnet
Warten linksA re_ChtS »| Schliel3en L > » Pressen
{uH{schlieRe} \-/ {u} {presss
u >2
{H{offne}

Abbildung 4.1: Beispiel eines SPS-Zeitautomaten.

abgebrochen und das Scherheitsgitter ¢ffnet sich. Nach dem Verschlief3en des Scherheitsgit-
terswird der Pressvorgang ausgel 6st und ist nach 2 Zeiteinheiten abgeschl ossen. Anschlief3end
gibt die Seuerung den Befehl, das Scherheitsgitter zu ffnen.

Abbildung 4.1 veranschaulicht einen SPS-Zeitautomaten, der die Steuerung der Industriepres-
semodelliert. Der SPS-Zeitautomat besitzt diedrei Zustdnde Z = {Warten, Schlief3en,Pressen}.
Die Eingange X¢ = {links, rechts} reprasentieren das Betatigen des linken bzw. rechten Schal-
ters. Zusatzlich 16st die Aktivierung der Ausgange X2 = {schlief3e, Gffne, presse} das Schlie-
Ren und Offnen des Sicherheitsgitters sowie das Pressen aus. Die Zustandsiibergénge des
SPSZeitautomaten sind durch Pfeile vom Sart- zum Endzustand markiert. Die Schaltbedin-
gung eines Zustandsuiberganges befindet sich oberhalb des Pfeils. Unterhalb des Pfeiles be-
findet sich links eine Menge von Uhren, die wahrend des Zustandslibergangs zur tickgesetzt
werden. Rechts daneben befindet sich die Menge der Ausgange, die wahrend des Zustands-
Ubergangs aktiviert werden. Beispielsweise kann der SPS-Zeitautomat den Zustand ,, Warten*
nur verlassen, wenn die Eingange , links* und , rechts* aktiv sind. Beim Ubergang in den
Zustand ,, Schlieffen” setzt der SPS-Zeitautomat die Uhr u; zurtlick und aktiviert den Aus-
gang, schlief3e” .

Eingabe

Die tatsachliche Zykluszeit eines realen Zeitsystems, das durch einen SPS-Zeitautomaten mo-
delliert wird, hdngt von der verwendeten Hardware und physikalischen Einflussen, allgemeiner
der Umwelt des Zeitsystems, ab und ist fir jeden Zyklus verschieden. Da sowohl die Belegung
der Eingénge als auch die tatséchliche Zykluszeit von der Umwelt eines SPS-Zeitautomaten
abhangen, werden Eingangsbelegung und Zykluszeit als Eingabe des SPS-Zeitautomaten mo-
delliert:

Definition 4.10 (Eingabesymbol, Eingabewort). Sei A = (X€,X3,Z, 7, U, T) ein SPS-Zeitau-
tomat. Ein Paar (X, r) wird als Eingabesymbol von A bezeichnet, wenn ¢ C ¢ eine Ein-
gangsbelegung und T € Q.o eine Zykluszeit ist. Eine unendliche Folge von Eingabesymbolen
W= (X8, oW, T )(Z, 1,) . .. bildet €in Eingabewort von A.
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Zeitzustande

Neben der endlichen Menge Z von Zustanden besitzt ein SPS-Zeitautomat eine unendliche
Menge ng maoglicher Uhrenstande seiner Uhren. Ein diskreter Zustand und ein Uhrenstand
bilden gemeinsam einen Zeitzustand:

Definition 4.11 (Zeitzustand). Fur einen SPS-Zeitautomaten A ist ein Zeitzustand zz ein Paar
(zv) € Zx QY,, wobei z € Z einen diskreten Zustand von A und v € QY eine Uhrzeit der
Uhren von A beschreibt.

Semantik

Ein beschriftetes Transitionssystem 7~ ist ein Tupel 7~ =(S, S, X, T), wobei
e S eine beliebige Menge von Zusténden,
e S, C S eine Menge von Startzustanden,
e X eine beliebige Menge und
e T € S x X xS eine Transitionsrelation ist.

Die Semantik von A wird im Folgenden als zeitbeschriftetes Transitionssystem (Time Labeled
Transition System - TLTS) 7 := (ZZ,ZZ° M, TR) iiber den Zeitzustanden von A definiert.
Far 7 gilt:

o 77 := Zx QY die Zustande des Transitionssystems sind die Zeitzustdnde des SPS-Zeit-
automaten A;

o 77° := {2, v[U = 0])} € ZZ das Transitionssystem besitzt nur einen Startzeitzustand,
den Startzustand 2 von A, wobei alle Uhren in U auf 0 gesetzt sind,

e M = P(£°) x Q-9 X P(£?) die Transitionen werden mit einer Eingangsbelegung, einer
Zykluszeit und einer Ausgangsbelegung markiert und

e TRCZZXMXZZ =ZZ x P(X°) x Q-9 X P(X?) x ZZ die Transitionen des Transitions-
systems seien wie folgt definiert:

e a
Eine Transition (zz X¢, 7, ¥, zz) € TRwird im Folgenden auch als zz N geschrieben.
Fur einen SPS-Zeitautomaten kdnnen zwei Arten von Zeitzustandstibergdngen unterschieden
werden:

Zeitvorlauf: Wechselt ein SPS-Zeitautomat seinen Zustand nicht, so benétigt er eine Zyklus-
zeit 7 bis er den ndchsten Zeitzustand erreicht. Die Menge der durch einen Zeitvorlauf
von einem Zeitzustand zz = (z v) erreichbaren Zeitzustande ist:

post(zz) .= {{zv+ 1) : 7€ Qsp}
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4.1 SPS-Zeitautomaten

Ein SPS-Zeitautomat wechselt seinen Zustand genau dann nicht, wenn fir die Eingangs-
belegung des SPS-Zeitautomaten kein Zustandsiibergang existiert, dessen Schaltbedin-
gung durch die Eingangsbelegung und den Uhrenstand des Zeitzustands erfullt wird.
Werden der Zeitzustand zz und seine Nachfolger mit der Eingabebelegung und Zyklus-
zeit markiert, ergeben sich die Transitionen von 7-, die einen Zeitvorlauf wiederspiegeln.

e/T
TR (@) = (2 "% zZ : Z € post(zd) A ¥(z,B,Ur 2°,2) € T. X%, v }£ B}

Zustandswechsel: Fihrt ein SPS-Zeitautomat einen Zustandswechsel aus, so kann er da-
bei einige seiner Uhren zuriicksetzen und ben6tigt eine Zykluszeit = bis zum Erreichen
des ndchsten Zeitzustands. Fur einen Zeitzustand zz = (z v) und einen Zustandsuber-
gangt = (z B,Ug,X%,Z) € T, wobei v  BY, ergibt sich die Menge der erreichbaren
Zeitzustande als:

post(zz, t) == {{(Z,v[Ur = 0] + 7) : 7 € Q-0}

Ein Zustandsuibergang t wird von einem SPS-Zeitautomaten nur dann ausgefthrt, wenn
die Eingabebelegung und der Uhrenstand des Zeitzustandes die Schaltbedingung von t
erflllen. Damit ergeben sich die aufgrund von Zustandsiibergangen von zz ausgehenden
Transitionen als

¢ rya ,
TR@) =z~ z : 3t= (2 B,Ur. £¥.2) € T. X% v | BAZ € post(z. 1))
Die Menge aller Transitionen TRvon T ergibt sich aus der Vereinigung der Transitionen aller

Zeitzustande:
TR:=| JTR®UTR (@)

zzeZZ
Definition 4.12 (Lauf). Sei (A ein beliebiger SPS-Zeitautomat und

W= (Ze(,To)(Ze(,n) . (Zf,‘r& ..
ein beliebiges Eingabewort mit Zf’ cX2fund T € Q.o furi e N. Ein Lauf

2 70.5% =¥ 1,38 =¥ .58

I = 7z, yos4) Zy ..., ——> ZZj,q ...

ist eine unendliche Folge von Zeitzustanden und Transitionen, die (A Uber w beginnend mit
dem Startzustand durchl&uft.

Existieren fir ein Eingabewort w und einen SPS-Zeitautomaten ‘A mehrere Laufe r, so heil3t A

nichtdeterministisch, andernfalls deterministisch. Fir einen SPS-Zeitautomaten A heil’t ein
¢ 70,2

Zeitzustand zz erreichbar, wenn ein i € N und ein Lauf r = zz, N 2z, ...7z; . . . existiert,

so dass zz = zz. Die Menge aller vom Startzeitzustand zz, erreichbaren Zeitzustdnde von A

wird mit Reach(A) € ZZ bezeichnet.
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Abbildung 4.2: Scheinbarer Nichtdeterminismus durch Zykluszeiten.

Zeitnichtdeterminismus

Die exakte Zykluszeit jedes einzelnen Zyklus einer SPS héngt von technischen Gegebenheiten
ab und ist im Einzelfall nicht vorhersagbar. Innerhalb von Grenzen verbleibt fur die Zykluszeit
deshalb ein Spielraum, der durch die SPS nicht beeinflusst werden kann.

Diskrete Zustandswechsel kdnnen von der tatséchlichen Zykluszeit abhangen, was zu unter-
schiedlichem Verhalten einer Steuerung ausgehend vom selben Zeitzustand fiihrt. Dadurch
kann auch ein deterministischer SPS-Zeitautomat ein scheinbar nichtdeterministisches Ver-
halten aufweisen.

Dieser Effekt kann sowohl bei deterministischen als auch bei nichtdeterministischen SPS-Zeit-
automaten auftreten und wird als in Abgrenzung zu gewolltem Nichtdeterminismus als Zeit-
nichtdeterminismus bezeichnet. Das folgende Beispiel verdeutlicht die Entstehung von Zeit-
determinismus.

Beispiel 4.13. In Abbildung 4.2 ist ein Uhrenstandsdiagramm fiir einen Zustand z eines SPS
Zeitautomaten (A abgebildet. Der SPS-Zeitautomat (A wechselt vom Zustand z in den Zustand
Z, wenn die Schaltbedingung u; < 3 A up > 2 gilt. Die Uhrenstande, die diese Schaltbedin-
gung erfillen, wurden in Abbildung 4.2 horizontal schraffiert dargestellt. A wechselt aus zin
den Zustand z’, wenn u; > 3 A u, > 2 gilt. Die entsprechenden Uhrenstande wurden vertikal
schraffiert.

Befindet sich der SPS-Zeitautomat A im Zeitzustand zzy = (z vp), SO ist bei einer Zykluszeit
7 = 1,0 von exakt einer Zeiteinheit der Zeitzustand zz; = (z v;) Nachfolger von zz,, bei
einer Zykluszeit T = 2,0 von exakt zwel Zeiteinheiten der Zeitzustand zz, = (z v,). Unter
der Annahme, dass keine Uhren zurlckgesetzt werden, wechselt ‘A vom Zeitzustand zz; in
einen Zeitzustand (Z, v, + 7) bei einer Zykluszeit € Q.o und vom Zeitzustand zz, in einen
Zeitzustand (Z’, v, + 7).

Ausgehend vom Zeitzustand zz, bestimmt die tatsachliche Zykluszeit, ob der SPS-Zeitautomat
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A den diskreten Zustand Z oder Z’ erreicht. Somit konnen diskrete Zustandswechsel von der
Zykluszeit abhangen.

Zeitdeterminismus ist eine Eigenschaft aller realen SPS und damit der von einer SPS ausge-
fuhrten Modelle. Diese Eigenschaft unterscheidet SPS-Zeitautomaten von Zeitautomaten nach
Alur/Dill, die keine Zykluszeit besitzen.

4.1.3 Beschrankte SPS-Zeitautomaten

Bisher wurden SPS-Zeitautomaten betrachtet, deren Zykluszeit beliebig gro oder, solange
positiv, beliebig klein sein kann. In diesem Unterabschnitt wird untersucht, welche Auswir-
kungen eine Beschrankung der Zykluszeit auf das Verhalten von SPS-Zeitautomaten hat.

Definition 4.14 (Beschrankter SPS-Zeitautomat). Fir eine beliebige untere Schranked € Q.,
eine obere Schranke A € Q.o mit § < A und einen SPS-Zeitautomaten A = (X€,X2, 7,2, U, T)
wird ein Tupel AS = (A, §, A) alsbeschrénkter SPS-Zeitautomat bezeichnet.

Die Semantik eines beschrankten SPS-Zeitautomaten A5 wird durch ein Transitionssystem
Tf = (ZZ,27Z,, M,TR§) definiert, wobei die Zeitzustandsmengen ZZ, ZZ, sowie die Mar-
kierungen M den Zeitzustandsmengen und Markierungen des Transitionssystems 7~ von ‘A
entsprechen. Der Zeitvorlauf eines Zeitzustandes zz € ZZ und die Transitionen von 7 wer-
den analog zu unbeschrankten SPS-Zeitautomaten definiert, wobei die Zykluszeit durch § und
A beschrénkt wird. Fir eine untere Schranke ¢ und eine obere Schranke A und flr einen Zeit-
zustand zz = (z v) ist die Menge der Zeitnachfolger von zz als
post§(z2) = {(Zzv+71):T€QoAd<T <A}

definiert. Die von zz ausgehenden Transitionen, die Zeitnachfolger beschreiben, sind:

¢ . /
TR (@) = {z—"> zZ : € posti(z) A V(2. B,Ur 3%, Z) € T. 2%, v | B}

Entsprechend ist fiir einen Zustandsiibergang t = (z B, Ug, ¥, Z) die Menge der Nachfolger
als

post5(zzt) = ({(Z,u[lUr = 0]+ 1) : T€ Qoo A S < T < A}

definiert. Alle von zz ausgehenden Transitionen, die Zustandsuibergange beschreiben, sind:

e/T a ,
TR(z2) = {zziuz At =(zB,Up ¥, 2)eT.2%, vEBAZ € post?(zz,t)}
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Die Menge aller Transitionen TR} von T2 ergibt sich aus der Vereinigung der Transitionen
aller Zeitzustande:

TR = | | TR@UTR/ (@)

zeZZ

Satz 4.15. Sal A ein beliebiger SPSZeitautomat. Fur die beschrénkten SPS-Zeitautomaten
Azt und A gilt: Wenn 61 > 6, und Ay < A, gilt, dann gilt Reach(A;") ¢ Reach(A?).

Beweis. Aus der Definition von TRéA und ; > &, sowie A; < A, folgt TR§1l C TR?; und damit
Satz 4.15. O

Anmerkung 4.16. Die Umkehrung von Satz 4.15 gilt nicht. Ein einfaches Gegenbeispiel kann
folgendermaf3en konstruiert werden: Sei A = (@, @, {2}, Z, {Uo}, @) ein unbeschrénkter SPS
Zeitautomat, der einen Zustand, eine Uhr und keine Zeitbeschrankungen besitzt. Snd A? =
(A, 1,2) und A; = (A, 2,4) zwei beschrankte SPS-Zeitautomaten, so gilt

Reach(A%) = {(20.v) : v(Uo) > 2) € Reach(A2) = (. v) : (W) > 1],

aber nicht 4 < 2. Imfolgenden Satzwird deshalb eine abgeschwachte Variante der Umkehrung
von Satz 4.15 bewiesen.

Satz 4.17. Sai A ein beliebiger SPS-Zeitautomat. Fir die beschrankten SPS-Zeitautomaten
A und A gilt: Wenn Reach(A;?) ¢ Reach(A;?) gilt, dann folgt 6, > 6, oder A; < A,.

Beweis. Sei A ein beliebiger SPS-Zeitautomat und es gelte fiir die beschréankten SPS-Zeitau-
tomaten ﬂﬁf und ﬂﬁj: Reach(ﬂﬁf) C Reach(?(@j). Dann folgt: Es gibt einen Zeitzustand zz

mit zz € Reach(A;?) und zz ¢ Reach(A;").

e a
20 !TO,ZO

Aus zz € Reach(A;?) folgt: Es gibt einen Lauf r = zzy — zz,...zz. .. fur A;? und ein
ke N,sodass zz = zz. Dazz ¢ Reach(ﬂ?ll) kann der Lauf r nicht fur ﬂﬁf gelten und eine
Transition tr; in r muss existieren, so dass tr; € TR}?, aber tr; ¢ TR}

Nach der Definition von TR§ gilt tr; € TR§ « tri e TRAS < 17 < A. Demnach gilt
tri ¢ TR & ~(tri e TRIV- (61 <7 <A undtr; e TR? < tr; e TRAS, <7 < Ay

Datri € TRund tr; ¢ TR}» muss 6 > 7; oder 7; > A gelten. Datr; € TR}? gilt 6, < 7 < A,.
Somit muss 6; > §, oder A; < A, gelten.

Damit ist Reach(ﬂﬁll) C Reach(ﬂ?;) = 5, < d1 V A1 < A, bewiesen. O

Es wird angenommen, dass die Validierung eines SPS-Zeitautomaten feststellt, ob der SPS-
Zeitautomat unerwiinschte (Zeit-)Zustande nicht erreichen kann. Satz 4.15 beschreibt einen
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flr die weitere Arbeit wichtigen Aspekt beschrankter SPS-Zeitautomaten: Wurde ein SPS-
Zeitautomat unter Annahme zweier Zeitschranken ¢ und A validiert, so erreicht eine reale
Implementierung auch dann keine weiteren Zeitzustande, wenn die tatséchlichen Zykluszeiten
schérfer als mit 6 und A beschrénkt werden konnen. Stellt eine Implementierung eines validen
beschrankten SPS-Zeitautomaten sicher, dass ihre tatsachlichen Zykluszeiten zwischen ¢ und
A liegen, so ist die Implementierung ebenfalls valid.

4.2 Zonen: Endliche Darstellung von Zeitzustanden

Die Zeitzustande eines SPS-Zeitautomaten setzen sich aus einem (diskreten) Zustand des SPS-
Zeitautomaten sowie einem Uhrenstand zusammen. Wahrend die Anzahl diskreter Zustande
stets endlich ist, existieren unendlich viele Uhrenstande und somit unendlich viele Zeitzustan-
de.

Zur Analyse von SPS-Zeitautomaten kdnnen Uhrenstdnde symbolisch mit Hilfe von Hyper-
polyedern représentiert werden. Hyperpolyeder sind beziiglich aller von einer SPS auf Zeitzu-
stdnden ausftuihrbarer Operationen abgeschlossen und dabei im Gegensatz zu Regionen unab-
hé&ngig von der GroRe in Schaltbedingungen verwendeter Konstanten.

Die Verbindung eines (diskreten) Zustandes eines Zeitautomaten mit einer Differenzgrenz-
Matrix oder Region wird in der Literatur hdufig als Zone bezeichnet. Analog dazu wird eine
Zone wie folgt definiert:

Definition 4.18 (Zone). Sal A = (26,32, Z, 2, U, T) ein SPS-Zeitautomat. Ein Paar z := (z 1),
wobel z € Z ein Zustand von A und 7 ein beliebiger Hyperpolyeder Uber U ist, wird als Zone
bezeichnet. Die Menge [Z] = {{z v) : v € [A]} enth@lt alle durch z dargestellten Zeitzustande
von A.

Z = {z,.. ..z} bezeichnet im Weiteren eine Menge von Zonen. Dabei gilt [Z] = U 4.
zZ

4.2.1 Zustandsiubergange

Um die Zeitzustdnde eines beschrankten SPS-Zeitautomaten aufzuzéhlen, werden im folgen-
den Abschnitt Operationen auf Hyperpolyedern vorgestellt, die es ermdglichen, Zustandsuber-
gange von SPS-Zeitautomaten nachzubilden.

Zurucksetzen

SPS-Zeitautomaten und die meisten realen Zeitsysteme kénnen ihre Uhren auf 0 zuriicksetzen.
Die entsprechende Operation fur Hyperpolyeder kann direkt aus der Operation fiir Differenz-
grenz-Matrizen abgeleitet werden. Dabei wird angenommen, dass das Zurlicksetzen einer Uhr
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Abbildung 4.3: Zuriicksetzen von Uhr u;.

selbst keine Zeit bendtigt. Diese Annahme erleichtert die Abbildung des Zurtcksetzens durch
Hyperpolyeder und ist flr Speicherprogrammierbare Steuerungen implementierbar (vgl. An-
merkung 4.21), trifft aber nicht auf jedes Zeitsystem zu. Bei anderen Zeitsystemen muss gege-
benenfalls die fuir das Zurticksetzen benétigte Zeit und bei mehreren zurtickzusetzenden Uhren
deren Reihenfolge beachtet werden.

Definition 4.19 (Zuruicksetzen). Sei U = {uy,...,U,} ene Menge von Uhren, ug € U eine
beliebige Uhr und 7 ein beliebiger, nicht leerer Hyperpolyeder Uber U. Die Uhr ug wurde
in 7 zurlickgesetzt, geschrieben 7i[ur := 0], wenn fur den Hyperpolyeder #[ur := 0] und alle
Uhrensténde v gilt: v € [A] gdw. v[ug := 0] € [A[ur := 0]].

Beispiel 4.20. In Abbildung 4.3 wurde fiir den schraffiert dargestellten Hyperpolyeder 7 die
Uhr u; zurueckgesetzt. Es ergeben sich die Beschréankungen

B = {up — Uz < =0,5; U, — Up < 3,5} sowie
Bt=up—u; <0 B2 :=u;—u, <-0,5
B0 :=u;—uy <0 B ti=u,—u; <3,5
und daraus

Alup :=0] =Ug— Uy < —0,5 AUy —Ug < 3,5 AL ABYO A B2 A B

Die Uhrensténde, diein 7i[u; := 0] enthalten sind, sind fett gekennzei chnet.

Um eine beliebige Menge Ug = {uj,...,u;,} € U von Uhren in einem Hyperpolyeder 7 zu-
rlickzusetzen, geschrieben i[Ug := 0], kann #[Ug = 0] als

h|Ug := 0] := A[u; == 0][u; := 0] ...[un = 0]

dargestellt werden, da v[Ug := 0] = v[u] := 0][u; := 0]...[uy := 0]. Die Reihenfolge, in der
die Uhren zuriickgesetzt werden, ist fiir das Ergebnis des Zurlicksetzens nicht von Bedeutung.
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Anmerkung 4.21. Besitzt eine SPSeine einheitliche physikalische Uhr und mehrere logische
Uhren, so kénnen diese gemal3 Abschnitt 3.1.4 zeitgleich zur ickgesetzt werden.

Zeitschritt

SPS-Zeitautomaten durchschreiten die Zeit nicht kontinuierlich, sondern schrittweise. Diesem
Umstand wird Rechnung getragen, indem der Zeitfortschritt fir SPS-Zeitautomaten als Zeit-
schritt als Operation auf Hyperpolyedern modelliert wird.

Das Einflhren einer expliziten Operation auf Hyperpolyedern hat den Vorteil, dass keine wei-
teren Uhren zur Modellierung des Zeitfortschritts fiir Steuerungen mit zyklischer Arbeitsweise
bendtigt werden. Das wére notwendig, um den Zeitfortschritt solcher Systeme beispielsweise
mit Zeitautomaten nach Alur/Dill zu modellieren.

Durch das Einfiihren einer Operation flr den Zeitfortschritt ist es zudem denkbar, durch geeig-
netes Zusammenfassen aufeinanderfolgender Zeitschritte die Analyse zu optimieren. Dieser
Ansatz wird im Folgenden allerdings nicht weiter verfolgt.

SchlieRlich sind im Gegensatz zu Zeitautomaten nach Alur/Dill nicht alle Zeitnachfolger eines
Zeitzustandes fiir SPS-Zeitautomaten stets erreichbar. Die Partitionierung von Hyperpolyeder
dient der Zerlegung eines Hyperpolyeders in mehrere Teile, wenn einige dieser Teile keine
Zeitnachfolger haben kénnten.

Der Zeitschritt eines Hyperpolyeders 7 umfasst alle Uhrenstande, die innerhalb eines Schalt-
zyklus von einem Uhrenstand in 7 erreicht werden konnen:

Definition 4.22 (Zeitschritt). Sai 7 ein beliebiger, nicht leerer Hyperpolyeder, 6 € Q. ene
untere Zykluszeitschranke und A € Q eine obere Zykluszeitschranke, wobei 6 < A. Ein Hyper-
polyeder 71/ wird als Zeitschritt von 7 bezeichnet, wenn gilt:

[[h/\(;A]]:{UZHTEQ.5<T<A/\U—TEHEH}

Beispiel 4.23. In Abbildung 4.4 sind die Uhrenstande des Hyperpolyeders
Ai=ug—u; <-1AU—Uy<1,5AU;—U,<0,5

vertikal schraffiert dargestellt. Fir 6 = 1,5 und A = 2 sind die Uhrenst&nde des zugehorigen
Zeitschritts

hff:uo—ul<—2,5/\uo—u2<—2/\u1—u0<4/\u2—u0<3,5/\
U — U, <0,5AuU,—u; 0,5

horizontal schraffiert.

57



4 Definition, Analyse und Vergleich von SPS-Zeitautomaten

Abbildung 4.4: Zeitschritt eines Hyperpolyeders mit6 = 1,5 und A = 2.

Mit den Operationen Zurlicksetzen und Zeitschritt wurden die Operationen definiert, die zur
Aufzdhlung der erreichbaren Zeitzustdnde eines SPS-Zeitautomaten notwendig sind. Durch
die Operation Zeitschritt werden die Uhrzeiten ermittelt, die von einem SPS-Zeitautomaten in
einem Zyklus erreichbar sind. Durch die Kombination von Zurlicksetzen und Zeitschritt kann
im folgenden Abschnitt der Zustandslbergang eines SPS-Zeitautomaten nachgebildet werden.

Folgezonen

Die Zeitzusténde, die durch die Ausfiihrung eines Zustandsliberganges eines SPS-Zeitautomat-
en erreicht werden, bilden eine Folgezone im neuen Zustand. Existiert fur eine Zone aul3erdem
eine Belegung der Eingénge, so dass keine glltige Schaltbedingung existiert, besitzt die Zone
zudem eine Folgezone im gleichen Zustand.

Definition 4.24 (Zeitfolgezone). Sei A = (X, X3, Z,2,U, T, s, A) ein beschréankter SPS-Zeit-
automat und z = (z7) eine Zone. Die Zone z/* = (z h/;*) wird als Zeitfolgezone von z
bezeichnet.

Laut der Definition der Semantik beschrankter SPS-Zeitautomaten ist die Menge der Nach-
folger eines Zeitzustandes als post5(zz) = {{(Zzv+ 1) 1 7 € Q.0 A 6 < 7 < A} definiert. Es gilt
folgender Satz:

Satz 4.25 (Korrektheit Zeitfolgezone). Sei A = (X¢,%2,Z, 7, U, T, 6, A) ein beschrénkter SPS-
Zeitautomat und z = (z %) eine Zone. Dann gilt

2= | ) post}()
zze[[i]]

Beweis. Satz 4.25 folgt direkt aus Definition 4.22. O
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4.2 Zonen: Endliche Darstellung von Zeitzustdnden

Die Folgezone fur einen Zustandstibergang ist entsprechend definiert.

Definition 4.26 (t-Folgezone). Sai A = (X¢,%2, 7,2, U, T, §, A) ein beschrankter SPS-Zeitau-
tomat undt = (z, B" A B%,Ug, E’,Z) € T eine Transition. Fr eine Zone (z 1), wobei 7 < B,
wird die Zone z := (z 7i[Ug = 0]/;*) alst-Folgezone bezeichnet.

Die Menge post(zzt) = {(Z,v[Ur:=0] + 1) : 7 € Q-9 A 6 < 7 < A} enthalt die Nachfolger
eines Zeitzustands zz eines beschréankten SPS-Zeitautomaten. Die Korrektheit von t-Folgezo-
nen wird durch den folgenden Satz sichergestellt.

Satz 4.27 (Korrektheit t-Folgezone). Sai A = (X%, X2, 7,72, U, T, 8, A) ein beschrankter SPS
Zeitautomat und z = (z i) eine Zone. Dann gilt

[2] = | ) postizb)
zze[[i]]

Beweis. Die Behauptung folgt aus den Definitionen 4.19 und 4.22. m]

4.2.2 Partitionierung

Auf die Zeitzustédnde einer Zone kdnnen moglicherweise verschiedene, sich eventuell ber-
schneidende Schaltbedingungen zutreffen. Dabei kdnnen einzelne Schaltbedingungen oder
Kombinationen von Schaltbedingungen dazu fiihren, dass manche Zeitzustande einen Zeit-
nachfolger besitzen, andere jedoch nicht. Um zu gewéhrleisten, dass die Zeitzustdnde einer
Zone, die unterschiedlichen Schaltbedingungen gentgen, auch unterschiedlich behandelt wer-
den, ist es notwendig, Zonen zu zerlegen.

Definition 4.28 (Partitionierung). Seien 7 und 72’ zwei Hyperpolyeder. Eine endliche Menge
H = {h,...,hn} von Hyperpolyedern wird als Partitionierung von % durch 7’ bezeichnet,
wenn

1. [n] = h-LeJG’—{ [7] giltund

2. furallei, je{1,...,nf miti # j die Aussage’; N 7; = @ gilt und
3. fur jedes; € H entweder [i] € [#'] oder [ N [#7'] = @ dilt.

Es bestehen verschiedene Mdoglichkeiten, einen Hyperpolyeder zu partitionieren. Die Art der
Partitionierung bestimmt die Anzahl entstehender Hyperpolyeder, die bei ungtinstigen Verfah-
ren exponentiell in der Anzahl der Beschrankungen der Hyperpolyeder wachsen kdnnen. Die
im Folgenden vorgeschlagene Partitionierung erzeugt hochstens so viele Hyperpolyeder wie
i’ Beschréankungen besitzt.
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Abbildung 4.5: Partitionierung eines Hyperpolyeders.

Beispiel 4.29. In Abbildung 4.5 ist der Hyper polyeder

A=Ug—Uu; <-1AU —Us<3AU—U<-1,5AU,—Ux <4
von links unten nach recht oben schrayffiert und der Hyper polyeder

B =Uy—-uU <-2AU;—Uy<4AU;—Uy<3,5AU;—-U,<1,5

von links oben nach rechts unten schraffiert dargestellt. Der Hyperpolyeder 7 wird von denin
der Abbildung markierten Beschrénkungen B = {8;,,} geschnitten. Bei der Partitionierung
von 72 durch 72 entstehen folgende Hyper polyeder:

hiZUO—Ulﬁ—l/\Ul—UoSs/\UO—UQS—3,5/\U2—U0S4
hy=Up—Up <—1AU; —Ug<2AUp—U;<-1,5AU;—Ug<3,5
flp=Up—U1 £ —2AU —Ug<3AUp—Uy<-1,5AU—Uy<3,5

Satz 4.30 (Partitionierung). Seien 72 und 7’ zwei Hyperpolyeder. Sei ferner
B .= {ﬁi en :ﬁiﬂh?&h/\ﬁiﬂhi@}

die Menge der Beschrankungen von 7/, die 7z schneiden, wobei die Beschrankungen von B von
1 bisB, durchnummeriert seien.

Sei ferner iig = il = iy NG und i) = iy N CBi,i = 1,...,n. Dannist die Menge
part, (i) = {ny, ..., A, fin}

eine Partitionierung.
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4.2 Zonen: Endliche Darstellung von Zeitzustdnden

Beweis. Es werden die drei Aussagen von Definition 4.28 bewiesen:
1. Esqilt (i): [i_1] = [7] U [ii], da

[A] L[]
=[ti.1 0 CAT U [hia N B geman Satz 4.30
=[hi_1] gemaR Definition 3.22 und Definition 3.10

Durch Einsetzen von 7] = [7,] U [%2] in [A] = [#;] U [71] erhélt man die Gleichung
[70] = [77] U [A5] U [A2]. Mit Induktion folgt

[70] = [V [R5] L ... U [Ag] L [7n]

2. Laut der Definition des Komplements (Def. 3.10) gilt [8] N [CA] = @ und somit (ii):
(71N 7] = @. Mit (i) und (ii) folgt die Behauptung fiir alle Hyperpolyeder in part,, (7).

3. Furalle 7/ gilt [7] n [7'] = @, da g Beschrankungen von 7’ sind. Der Hyperpolyeder
hy ist scharfer als alle Beschrankungen in B, da er nur mit Beschrdnkungen von 7’ ge-
schnitten wurde. Laut der Definition von B gilt fir alle Beschrankungen g € #’, die nicht
in B enthalten sind entweder [7,] € 8] oder [zi,] N [B] = @. Somit gilt [7,] € [7#] gdw.
fur alle Beschrankungen g € ', B ¢ B gilt: [7in] C [8] ansonsten gilt [7,] N [B] = @.

O

Anmerkung 4.31. Die Partitionierung eines Hyperpolyeders 7: beziiglich 7" enth@lt mindes-
tens einen Hyper polyeder, ndmlich 7 und héchstens n(n+ 1) Hyper polyeder, wobei n die Anzahl
von Uhren ist. Dasist dadurch zu erklaren, dass die Partitionierung genau soviele Hyper poly-
eder enthalt wie Beschrankungen von 7 den Hyper polyeder 7 schneiden. Es kann deshalb von
\orteil sein, den minimalen Hyperpolyeder von 7’ vor der Partitionierung zu bestimmen, um
so die Anzahl von Beschrankungen und entstehender Hyper polyeder zu reduzieren.

Aus der Partitionierung eines Hyperpolyeders kann die Partitionierung einer Zone abgeleitet
werden.

Definition 4.32 (Zonen-Partitionierung). Flr einen SPS-Zeitautomaten A sei z = (z, 1) eine
Zone und ‘H = {hy,...,h,} eine endliche Menge von Hyperpolyedern. Eine endliche Menge
Z = {(z1)),....(zhy)} wird als Partitionierung von z beziiglich H bezeichnet, wenn die
Menge H’ = {#}, ... hy,} eine Partitionierung von 7 fir jedes; mit1 <i < nist.

Fur den folgenden Satz wird angenommen, dass die Partition einer Menge von Hyperpolyedern
als part,, (H) == |J part, (") definiert ist.
neH

Satz 4.33. Fir eine Zone z = (z k) und eine Menge von Hyperpolyedern H = {hy, ..., hiy} ist
die Menge

,,,,,

eine Partitionierung von z beziiglich H.
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4 Definition, Analyse und Vergleich von SPS-Zeitautomaten

Beweis. Es ist zu zeigen, dass die Menge H’ = part, (part, (... part, (7)...)) Partitionie-
rung fur jeden Hyperpolyeder in  ist. Es werden die drei Anforderungen von Definition 4.28
bewiesen.

1. FolgtausAUB=CAB=B UB’"=—= Au(BuB”)=C.
2. FolgtausANnB=2AB=B UB’" = AnB =02.

3. Laut Definition 4.28 gilt fir jeden 7’ € part, (%) entweder [#'] € [#,] oder [#'] N [7,] =
@. Fur jeden 7" € part, (#') gilt laut 1. [72”] < [#’] und es folgt entweder [7#”] C [7]
oder [#”’]N[An] = @. Induktiv kann die Forderung fir alle Hyperpolyeder in H gefolgert
werden.

O

Anmerkung 4.34. Eine Partitionierung einer Zone (z %) beziiglich aller Zeitbedingungen
H ={B":(z,B" A B%,Ug,E’,Z) € T} eines Zeitautomaten wird als part({z 7)) geschrieben.

4.2.3 Zonengraphen

Fur einen Modellprifer ist es meist ausreichend, zu ermitteln, welche symbolisch durch Zonen
reprasentierte Zeitzustande ein SPS-Zeitautomat erreichen kann, um festzustellen, ob einer der
erreichten Zeitzustande eine Modellanforderung verletzt.

Beim Validieren einer Implementierung liegen mit Modell und Implementierung zwei Zeit-
systeme vor, die miteinander verglichen werden sollen. Um das Verhalten dieser Zeitsysteme
symbolisch abzubilden, missen neben den Zeitzustanden auch die Zustandsiibergange erfasst
werden. Zu diesem Zweck werden Zonengraphen definiert und um eine Markierung fiir die
Ein- und Ausgabe eines SPS-Zeitautomaten erganzt.

Definition 4.35 (Zonengraph). Sei A = (X%,%2,Z,7,U, T) ein SPS-Zeitautomat. Als Zonen-
graphwird ein Tupel zg := (Z, X X2 — ) bezeichnet, wobei Z eine endliche Menge von Zo-
nen von A, X€ und X2 die Ein- und Ausgangevon A und —» € Z X P(Z) x P(U) x P(X?) x Z
eine Menge mit Eingangs- und Ausgangsbel egungen beschrifteter Kanten ist.

4.3 Analyse von SPS-Zeitautomaten

Die Aufzahlung der Zeitzustédnde eines Zeitsystems kann unterschiedlichen Zielstellungen fol-
gen. Es kann eine Minimierung oder Optimierung, beispielsweise durch die Elimination nicht
erreichbarer Zustande, angestrebt werden. Die Aufzahlung kann ferner dem Vergleich von
Zeitsystemen oder der Priifung eines Modells dienen.

Je nach Zweck unterscheiden sich die zur Aufzéhlung der Zeitzustdnde verwendeten Algo-
rithmen. Flr das letztgenannte Ziel der Priifung eines Modells gentigt es meist, festzustellen,
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4.3 Analyse von SPS-Zeitautomaten

ob ein vorgegebener unerwinschter Zeitzustand erreicht werden kann. Dieses Ziel ist am ein-
fachsten mit der Riickwartsanalyse zu erreichen.

4.3.1 Ruckwartsanalyse

Die Ruckwartsanalyse z&hlt ausgehend von einem vorgegebenen Zeitzustand solange die Vor-
ganger des Zeitzustandes auf, bis entweder der Startzustdnd eines Zeitsystems erreicht oder
alle Vorgénger aufgezahlt wurden. Oft besitzt ein Zeitzustand im Vergleich zur Anzahl erreich-
barer Zustande eines Zeitsystems wenige Vorganger, wodurch die Ruckwartsanalyse effizient
ist.

Dem entgegen werden zur Minimierung oder zum Vergleich von Zeitsystemen meist alle er-
reichbaren Zeitzustdnde eines Zeitsystems bendtigt. Diese kénnen mit der Vorwartsanalyse
ermittelt werden.

4.3.2 Vorwartsanalyse

Bei der Vorwartsanalyse werden beginnend mit dem Startzeitzustand eines Zeitautomaten alle
Folgezeitzustande aufgezéhlt. Die Zeitzustdnde werden symbolisch représentiert. Die Aufzah-
lung endet, wenn ein gesuchter Zeitzustand erreicht oder alle erreichbaren Zeitzustande auf-
gezahlt wurden. Die Vorwartsanalyse ist ein Standardalgorithmus, der in vielen Modellprufern
Verwendung findet [BY04].

Der Algorithmus der Vorwértsanalyse, welcher fur Zeitautomaten nach Alur/Dill eingesetzt
wird, muss modifiziert werden, da beschrankte SPS-Zeitautomaten folgende, fur die Vorwarts-
analyse wichtige Besonderheiten aufweisen:

1. Obere und untere Schranken begrenzen die Menge der Nachfolger eines beschrankten
SPS-Zeitautomaten.

2. Die Eingabe eines SPS-Zeitautomaten ist eine Belegung der Eingédnge des SPS-Zeit-
automaten. Damit kann flr einige Zeitzustdnde gelten, dass ein SPS-Zeitautomat fiir
jede Belegung seiner Eingénge einen Zustandsiibergang ausfihrt. Derartige Zeitzustan-
de besitzen keine Nachfolger im gleichen (diskreten) Zustand, was der Einfiihrung von
e-Transitionen in Zeitautomaten &hnelt [BGP96, DGP97, BPDG98].

Beispiel 4.36. In Abbildung 4.6 ist ein SPS-Zeitautomat dargestellt, der drel Zustande, eine
Uhr und einen Eingang o besitzt. Die Schaltbedingungen der Zustandsiibergange des SPS
Zeitautomaten sind so konstruiert, dass der SPS-Zeitautomat vom Zustand 0 in den Zustand 1
wechselt, wenn der Eingang o§ aktiv ist und in den Zustand 2 wechselt, wenn o§ inaktiv ist.
Demnach hat der Startzeitzustand im Zustand 0 keinen Nachfolger.
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Abbildung 4.6: Ein SPS-Zeitautomat.
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Algorithmus 1 stellt eine Variante der Vorwértsanalyse vor, die fiir einen gegebenen beschrank-
ten SPS-Zeitautomaten A = (X, X2, Z, 7, U, T, 6, A) einen Zonengraph zg ermittelt, der das zu
A gehdrende Transitionssystem 7~ reprasentiert.

Funktionsweise

Der Algorithmus baut zwei Zonenmengen auf:

Z_B Enthéalt erreichbare Zonen, die bereits analysiert wurden (,,besuchte Zonen*).

Zw Enthalt erreichbare Zonen, die noch nicht analysiert wurden (,,wartende Zonen*).
Die Kanten des Zonengraphen werden zusétzlich in der Relation — abgelegt.

Die Menge Zy enthélt anfangs eine den Startzeitzustand représentierende Zone (Zeile 5).
Solange Zonen existieren, die noch nicht analysiert wurden, wird eine dieser Zonen zaus Zw
entnommen (Zeile 8), analysiert und in Zg abgelegt. Der Algorithmus endet, sobald keine
Zonen mehr existieren, die nicht bereits analysiert wurden. Es wird also der Fixpunkt der
Menge Zg gesucht.

Nach der Entnahme von z aus Zw wird geprift, ob alle Zeitzustdnde von z zwischenzeitlich
bereits besucht worden sind (Zeile 10). Danach weicht die Vorwartsanalyse fiir SPS-Zeitauto-
maten von der Vorwartsanalyse flir Zeitautomaten nach Alur/Dill ab: Erfolgt flr einen Zeitzu-
stand zz und jede Eingangsbelegung ein Zustandswechsel, besitzt zz keinen Zeitnachfolger im
gleichen Zustand.

Um das zu gewahrleisten, wird in Zeile 11 die Menge X aller Eingangsbelegungen ermittelt.
AnschlieRend werden in den Zeilen 13-21 alle diskreten Zustandslbergange ermittelt und in
Zw abgelegt (Zeile 20). Dabei werden Eingangsbelegungen, flr die ein Zustandsibergang
existiert aus X gestrichen (Zeile 15). Nach Beenden der Schleife enth&lt X nur noch Eingangs-
belegungen, bei denen kein Zustandstibergang erfolgt. Es wird deshalb nur dann ein Zeitnach-
folger ermittelt, wenn X nicht leer ist (Zeilen 23-28). SchlieRlich wird z durch Einfligen in Zg
als besucht markiert (Zeile 29).

Im Folgenden wird gezeigt, dass die Aufzahlung korrekt und vollstandig ist, d.h. dass alle auf-
gezéhlten Zeitzustande erreichbar sind und alle erreichbaren Zeitzustdnde aufgezéhlt werden.
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4.3 Analyse von SPS-Zeitautomaten

Algorithmus 1 Vorwartsanalyse fur einen beschréankte SPS-Zeitautomaten (€, %2, Z,z,, U, T)

OO ~NOOTPA, WN P

B
()

NNNNNNNNRERRERREP P
NOURWNRPOOWONOOUOANWN

28
29
30
31

32 // Gib Zonengraph zurtck.

//. Besuchte Zonen und Folgezonenrel ation.

s =0

- =0

/| Erreichbare Zonen: Startzone.

ZW I:_{<Zo,h[u =
while Zw # @ do

0D}

/| Wahle eine erreichbare Zone.
choose z=(zh) € Zw
// st die Zone noch unbesucht?

if [Z] ¢ [Zs] then

end if
end while

X =PI
/| Fur alle gultigen Zustandsibergange.
forallt = (z BYA B%,Ug,X%,Z) : 1< BYdo

/| Streiche Eingabebel egungen.

Y =X\ (Z¥:2¢E B9

/| Bestimme t-Folgezonen.

Zi = part(z) _

- =->U[zX,UR2¥,2):Z € Z A E B
/| Merke Folgezonen.

Zw =ZwU
end forall
/| Existieren Eingangsbel egungen ohne Zustandstibergange?
if £ # @ then

end if

//. Bestimme und mer ke Zeitfol gezonen.

Z/ = part(z/{) ) .
- =-5U{z22%,0,0,Z):Z € Z/} AZF € X}
Zw =ZwuZ/{

Zs =ZsU iz}

33 return (Zp, 28,32 — )
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Lemma 4.37 (Korrektheit). Fir einen SPS-Zeitautomaten A = (X€,%2,Z, 7, U, T) gilt wah-
rend der Vorwartsanalyse die Invariante:

[Zz] U [Zw] S Reach(:A)

Beweis. Der Beweis erfolgt induktiv tber der Schleife in Zeile 6:

Induktionsanfang Die Zone zy = (z,h[U = 0]) enthdlt fiir einen beliebigen Hyperpoly-
eder 1 # @ ausschlieBlich den Startzeitzustand. Da Zw = {Z} und Zg = @ folgt die
Behauptung.

Induktionsbehauptung Nach jedem Durchlauf der Schleife in Zeile 6 gilt: [Zs] U [Zw] €
Reach(A)

Induktionsbeweis Z enthalt nur Zonen, die beziiglich aller Zeitbedingungen B" aller Zu-
standstibergange (z BY A B®, Ug, ¥, Z) € T von A partitioniert wurden (Zeilen 17, 20,
25 und 27). Somit gilt fir alle Zonen (z i) € Zw entweder 7 < B" oder [a] N [B'] = @
(Invariante 1).

Aus Invariante 1 und Zeile 13 folgt, dass alle Uhrenstdnde v € [r] der Zone z die
Zeitbedingung B von t erfiillen. Mit der Induktionsbehauptung [Z] < Reach(A) sowie
der Definition von post$(zz t) und Satz 4.27 folgt z < Reach(A). Mit [Z,] = [z] (Satz
4.33) folgt schlieBlich [Z;] < Reach(A) (Invariante 2).

Aus Zeile 11 und Zeile 15 folgt, dass X in Zeile 23 ausschliel3lich Eingangsbelegungen
enthalt, flr die flr jeden Zeitzustand aus z kein Zustandsiibergang t € T erfolgt. GemaR
der Definition von TR% /' besitzt z genau fiir alle Eingangsbelegungen =€ € X einen
Zeitnachfolger. Mit Satz 4.25 und Satz 4.33 folgt analog zu Z; die Invariante [Z/] C
Reach(A) (Invariante 3).

Die einzigen Zuweisungen zu den Mengen Z_B_ und Zw erfolgen in den Zeilen 20, 27
und 29. Mit Invariante 2, Invariante 3 und z e Z (Zeile 8) folgt die Behauptung.

O

Lemma 4.38 (Vollstandigkeit). Fir einen SPS-Zeitautomaten A = (X€, %2, Z, 7, U, T) und die
mit der Vorwartsanalyse ermittelte Menge Zg gilt:

[[Z_ g] 2 Reach(A)

Bewels. Angenommen, es gdbe einen Zeitzustand zz” € Reach(A) fur den gilt: zz” ¢ Zs.

Es qilt zz, € [[Z_B]], da die einzige Zuweisung zur Menge Zg in Zeile 29 vorgenommen und
Z € Zw nicht verandert wird.

¢ r.3¥ . .
Demnach masste im Laufr = zz,...zz % zZ ...zz’ ein Zustand zz existieren, so dass
zze [Zg] und zZ ¢ [Zg]. Da alle Zonen aus Zg auch in Z, waren, folgt daraus zz' ¢ [Zw].

66



4.4 Translation Validation

Laut Satz 4.27 gilt [z] = Uzze[[z]] post5(zz t) und laut Satz 4.25 [z/A] = Uzze[[z]] post5(zz). Mit
Invariante 1 folgt, dass alle Nachfolger von zzin [z] U [z//*] und damit in Zw enthalten sind.
Damit kann kein zz existieren. =« Widerspruch! O

Satz 4.39. Fur einen SPS-Zeitautomaten A = (3¢, %2, Z, 7,, U, T') und den durch die Vorwarts-
analyse aufgezahlten Zonengraphen zg = (Zg, X°, X2, —) gilt:

[Z&] = Reach(A)

Bewels. Die Behauptung folgt aus Lemma 4.37 sowie Zw=0 (Zeile 6) und Lemma 4.38. O

Anmerkung 4.40. Umdie Terminierung von Algorithmus 1 zu gewahrleisten, kann eine Ope-
ration zum Abschétzen von Zonen fir Zeitautomaten nach Alur/Dill verwendet werden. Eine
ausfuhrliche Diskussion findet man in [ BouO3].

Bei der Abschatzung werden Zeitzustdnde zusammengefasst, deren Uhrenstande grol3er als
die grofte im Zeitautomaten vorkommende Zeitbedingung sind. Die Abschéatzung beeinflusst
das Ergebnis der Vorwartsanalyse innerhalb der groRten Zeitbedingung nicht. Das Abschéatzen
von Zonen auBerhalb der grofiten Zeitbedingung hat keinen Einfluss auf das Zur ticksetzen von
Uhren. Weitere Operationen, die von einem Zeitzustand ausser halb der grofdten Zeitbedingung
Zu einem Zeitzustand innerhalb fihren, existieren fur Zeitautomaten nach Alur/Dill nicht.

Diese Argumentation ist auf SPS-Zeitautomaten Ubertragbar, da
1. das Zuricksetzen von Uhren dem von Zeitautomaten nach Alur/Dill gleicht und

2. Zeitschritte von Zeitzustanden, die aul3erhalb der grofiten Zeitbedingung liegen zu Zeit-
zustanden fuhrt, die ebenfalls auf3erhalb der grofiten Zeitbedingung liegen.

Sofern beim Vergleich zweier SPS-Zeitautomaten der Abschluss bezliglich der grofdten Zeit-
bedingung beider Automaten vorgenommen wird, bleibt der Korrektheitsnachweis ebenfalls
unberihrt. Das ist darauf zurlckzufihren, dass Zonen der Ergebnismenge der Vorwartsana-
lyse innerhalb der grofdten Zeitbedingung nicht und auRerhalb der grofdten Zeitbedingung
identisch verandert werden.

4.4 Translation Validation

Im folgenden Abschnitt wird gezeigt, wie die Korrektheit einer Implementierung durch den
Vergleich zweier SPS-Zeitautomaten sichergestellt werden kann.

4.4.1 Korrektheitsbegriff

Der Begriff der Ahnlichkeit zweier SPS-Zeitautomaten kann unterschiedlich definiert werden.
Meist gilt, dass strengere Definitionen von Ahnlichkeit algorithmisch schneller entschieden
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werden konnen. Da die Anzahl bei der Analyse entstehender Zonen sehr hoch sein kann, ist
die Effizienz eines Enscheidungsalgorithmus wichtig fur die praktische Durchfihrbarkeit der
Translation Validation. Aus diesem Grund wird in diesem Abschnitt ein Korrektheitsbegriff
entwickelt, der Freiheitsgrade beziiglich der Implementierung von Nichtdeterminismus bietet
und schnell entscheidbar ist.

Modelle

Viele Modelle sind nichtdeterministisch, d.h. sie besitzen im gleichen Zustand und bei gleicher
Eingabe mehrere mogliche Folgezustande. Beispiele dafiir sind:

Petrinetze: Haben zwei Transitionen eines Petrinetzes Ausgangskanten zur gleichen Stelle,
konnen maoglicherweise nicht beide Transitionen gleichzeitig schalten, wenn die Kapa-
zitat der Stelle nicht ausreicht. Ein solcher Fall wird als Kontakt bezeichnet und es ist
nicht festgelegt, welche der beiden Transitionen schalten darf.

Klassische Zeitautomaten: Treten bei einem klassischen Zeitautomaten zwei Symbole zur
selben Zeit auf, ist nicht festgelegt, welches der beiden Symbole zuerst durch den Zeit-
automaten verarbeitet wird. Von der Reihenfolge der Symbole hangt gegebenenfalls der
Folgezustand ab.

Implementierung

Eine Implementierung eines Modells, beispielsweise ein SPS-Programm, hat meist ein ein-
deutiges Verhalten. Von der Reihenfolge, in der beispielsweise Symbole oder Transitionen
im Programm ausgewertet werden, hangt ab, wie sich die Implementierung in den oben be-
schriebenen Féllen verhéalt. Da aus Sicht des Modells in nichtdeterministischen Féllen mehrere
Folgezustiande korrekt sind, ist die Auswahl eines konkreten Folgezustandes eine Uberset-
zerfreiheit, d.h. der Ubersetzer kann beispielsweise unter Optimierungsgesichtspunkten den
gunstisten Folgezustand auswahlen. In diesem Sinne ist die Implementierung eines Modells
deterministischer als das Modell.

Simulation

Ein auch flr Zeitsysteme entscheidbarer Korrektheitsbegriff ist die Smulationsrelation [Par81,
Cer93, WLI7].

Definition 4.41 ((Bi-)Simulation). Gegeben seien ein Alphabet X sowie z2wel Transitionssyste-
mevym = <S|\/|, SM,(), >, TM> und T, = <S| s S|,0, 2, T| >
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(a) (b) ()

Abbildung 4.7: Drei Transitionssysteme. Sowohl Transitionssystem (b) als auch Transitions-
system (c) simuliert (a).

@

Eine Relation ~C Sy, x S, heil3t Smulation gdw. fur alle Zustédnde sy, € Sy und s € S| sowie
fur alle Symbole o € X gilt:

SM~SAS —S = S, €Sy. Sm — Sy ASy ~ S

Gilt zusatzlich
SM~SASM oSy =35€S. 5§ D>FAS~S
wird ~ als Bisimulation bezei chnet.

77 (bi-)smuliert 7 gdw. eine (Bi-)Smulation ~ existiert, die jedem Zustand von 7, mindes-
tens einen Zustand von 7 zuordnet.

Der Umstand, dass die Implementierung deterministischer als das Modell sein kann, wird bei
Korrektheitbegriffen wie der Simulation nur ungentigend beachtet. Folgendes Beispiel ver-
deutlicht dies:

Beispiel 4.42. In Abbildung 4.7 sind drei Transitionssysteme dargestellt, deren Kanten be-
schriftet wurden. Transitionsystem (b) simuliert Transitionssystem (a), da der Zustand 4 nach
Definition jeden Zustand von (a) simuliert. Es besteht allerdings keine Bisimulation, da keiner
der Zustéande von (a) Zustand 4 simuliert.

Zustand 5 von Transitionssystem (c) simuliert Zustand 1 und Zustand 6 Zustand 3, weshalb
(c) Transitionssystem (a) ebenfalls ssmuliert. Zustand 1 simuliert allerdings Zustand 5 nicht,
weshalb auch in diesem Fall keine Bisimulation vorliegt.

Unter der Annahme, dass die Transitionssysteme (b) und (c) das Verhalten zweier Implemen-
tierungen und Transitionssystem (a) das Verhalten eines Modells beschreibt, ist das Verhalten
von (b) nicht korrekt, da die Implementierung nicht auf das Symbol a reagiert. Dem entgegen
ist Implementierung (c) korrekt unter der Bedingung, dass eine Implementierung deterministi-
scher als ein Modell sein darf. In diesem Sinne gilt, dass eine Smulationsrelation als Korrekt-
heitsbegriff zu schwach ist, da sie (b) akzeptiert, wéhrend die Bisimulation zu stark ist, da sie
(c) ablehnt.
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Es wird deshalb ein verschéarfter Simulationsbegriff verwendet:

Definition 4.43 (vollst. Simulation). Fur zwei Transitionssysteme 7 = (Sm, Smo, %, Tm)
und 7, = (S, S| 0, %, T)) wird eine Relation ~e Sy, x S, als vollstdndige Simulation bezeich-
net, wenn gilt:

e ~ ist eine Smulationsrelation und
o firallesy ~s giltsy > s, =35 €S.5 55

Eine vollstandige Simulation fordert neben der Simulationsbeziehung zusétzlich, dass fir jede
Transition, die von einem Zustand sy in Sy, ausgeht, auch eine Transition vom simulierenden
Zustand s, in S; mit dem gleichen Symbol ausgehen muss. Dadurch wird im Gegensatz zur Si-
mulation sichergestellt, dass zu jeder Transition in Sy, mindestens eine Transition in S, gehort.
Ist Sy nichtdeterministisch, d.h. flihren von einem Zustand mehrere Transitionen mit gleichem
Symbol zu unterschiedlichen Nachfolgezustanden, muss im Gegensatz zur Bisimulation nicht
jeder der Nachfolgezustédnde simuliert werden. Demnach ist die Simulationsrelation (c) ~ (a)
in Beispiel 4.42 vollstandig, wéhrend die Simulationsrelation (b) ~ (a) nicht vollstandig ist.

4.4.2 Algorithmische Bestimmung der Simulationsrelation

Die Bestimmung einer Bisimulation ist algorithmisch weniger komplex als die Bestimmung
einer Simulation. Es sind Algorithmen bekannt, die eine Bisimulation in O(mlogn) bestim-
men, wobei m die Gesamtzahl der Zustdnde und n die Gesamtzahl der Transitionen der Tran-
sitionssysteme sind [Fer89, DPPO1].

Die effizientesten bekannten Algorithmen zur Bestimmung einer Simulation haben eine Lauf-
zeitkomplexitat von O(nm) [HHK95, BP95]. Die Grundidee dieser Algorithmen ist es, ausge-
hend von einer Simulationsrelation, die alle Paare von Ecken enthdlt, schrittweise die Paare
zu eliminieren, die die Simulationsrelation verletzen. Dazu werden zuerst die Paare entfernt,
die die Simulationsrelation offensichtlich verletzen, da fur Ausgangskanten in der Implemen-
tierung keine Kante im Modell existiert. AnschlieRend werden all die Paare entfernt, deren
Nachfolger nicht in der Simulationsrelation enthalten sind.

Algorithmus 2 setzt diese Idee sehr einfach zur Prifung einer vollstandigen Simulation um.
Im ersten Schritt werden alle Paare von Ecken bestimmt, die die Kriterien der vollstandigen
Simulation nicht erfiillen. Fur jedes dieser Paare (€, €,) wird anschlieBend gepruft, welche
\organger ebenfalls aus der Simulationsrelation entfallen.

Dazu werden all die Vorgéanger ey von €], bestimmt, die keinen alternativen Nachfolger ef,
besitzen, der durch € simuliert wird. Damit ist die Simulationsbedingung flir diese Ecken
ew sowie die Vorganger e von € nicht mehr erfiillt, und die Paare (e, ey) entfallen aus der
Simulation.

Die Laufzeit von Algorithmus 2 kann mit O(n?m) abgeschéatzt werden.
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Algorithmus 2 Entscheidungsprozedur fir vollstdndige Simulation
~={e,em)eEXEy:i-(env — €, =6 —> € A € = ey — &)
for all ¢/, e,) € ~do

E, ={ew:en — €&, AVe.en — €, A€ ~ €}
foralle : e — € do
for all ey € E{, do
~=~U{(e, ew)
end for
end for
end for
~=(E/ x Em) \ ~

Simulation auf Zustanden

Um eine Simulation auf den Zeitzustdnden zweier Zeitautomaten nachzuweisen, ist es notwen-
dig, den Produktautomaten der Zeitautomaten zu konstruieren [Cer93, WL97]. Die Anzahl der
Zustande des Produktautomaten wachst in der Realitat meist derart stark an, dass ein Nachweis
der Simulation praktisch unmdglich wird.

Um dennoch einen Nachweis fir die Korrektheit einer Implementierung fiihren zu kénnen,
wird ein strengerer Simulationsbegriff vorgeschlagen, der auf den diskreten und nicht auf den
Zeitzustanden zweier Zeitautomaten definiert ist:

Definition 4.44 (Zustandssimulation). Gegeben seien eine Menge von Eingangen X€, eine
Menge von Ausgangen X2 und eine Menge von Uhren U sowie zwel beschrankte SPS-Zeit-
automaten A, = <Ze, P Z, Z?, U, T,,d, A|> und Au = <Ze, Za, VAYR Z?\/I’ U, Twm, om, AM> Die
durch A, und Ay definierten Transitionssysteme seien 7, = (ZZ,,ZZ), M, TR ) und Ty :=
(Z2Z\,ZZ0,, M, TRy ). Ferner gelte oy < & sowie A; < Ay.

Eine Relation ~;C Z, x Zy, wird als Zustandssimulation bezei chnet, wenn fir jeden erreichba-
ren Zeitzustand (z, v) € Reach(A,) und jedes Paar z, ~7 zy gilt:

¢ 3 - . .. ¢ 3
1. Fur jedeTransition(z, v) I, (7, V') existiert eine Transition (zy, v) i (zy, V")

mitz ~z z, und

¢ o3 .. . .. ¢ o3
2. fur jede Transition (zy, v) o, (zy, V') existierteine Transition(z, v) o, (Z,V').

Bestimmung einer Zustandssimulation
Die Bestimmung einer Zustandsrelation erfolgt in zwei Schritten. Im ersten Schritt werden bis

auf die Relation der Nachfolger alle Bedingungen der Zeitsimulation gepruft. Dazu wird der
Begriff der Zustandséhnlichkeit eingefuhrt:
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Definition 4.45 (Zustandsahnlichkeit). Es gelten die Bedingungen einer Zustandssimulation.

Zwei Zustande z und zy, werden als @hnlich (z ~z zy) bezeichnet, wenn fir jeden erreichba-
ren Zeitzustand (z,, v) € Reach(&"h) gilt:

1. Fur jedeTransition(z, v) (z{,v)eX|st|erte|neTranS|t|on(zM,v) ( ,U)
und

¢ 3 .. . .. ¢ 3
2. fur jede Transition (zy, v) o, (z4, V') existierteine Transition (z, v) o, (7,V).

Die Zustandsahnlichkeit ist notwendig flr eine Zustandssimulation und kann mit Algorithmus
3 bestimmt werden:

Lemma 4.46. FUr zwei Zonengraphen zg, und zgy und die Zustande z und zy, bestimmt
Algorithmus 3, ob z; ~7 z, gilt.

Beweis. Aus Satz 4.39 und Zeile 2 folgt, dass Algorithmus 3 alle erreichbaren Zeitzustande
von z betrachtet.

Gemaél der Definition der Transitionssysteme 7, und 77 besitzt jeder erreichbare Zeitzustand
Nachfolger.

Angenommen fir einen Uhrenstand v existiert ein Zeitzustand (z,v) € Reach(A,), jedoch
kein Zeitzustand (zy, v) € Reach(Ay).

Da gemaR der Definition der Transitionssysteme 77, und 7y jeder erreichbare Zeitzustand
Nachfolger besitzt, existiert mlndestens eine Transition (z,v) o, (z,,v'). Es existiert

jedoch keine Transition (zy, v) (zy, V'), da (zu,v) ¢ Reach(Ay) , womit die Simula-

tionsbedingung verletzt ist (Zeile 4).

In Zeile 6 werden alle Zonen zy bestimmt, die Uhrenstande von z, enthalten. Fir alle Zeit-
e a’

zustande (z,v) € [z] und (zy,v) € [zv] gilt: Existiert eine Transition z RN Z, sowie

4
7 & z,,, folgt fir alle Zykluszeiten 7 aus 6y < 6, < 7 < A} < Ay (Vorausset-

zung fur Zustandsahnllchkelt) und aus der Deflnltlon von 77, und 7, dass fur jede Transition

(z,v) i (z,v') eine Transition (zy, u) (zy, V') existiert.

e a’

In den Zeilen 7 und 8 wird fiir jede Zone geprift, ob fiir jede Transition z 2R, Z eine
4 a’

entsprechende Transition zy, % z,, existiert. Gilt dies nicht, sind die Zusténde z, und zy

nicht dhnlich.

Die zweite Bedingung fiir die Ahnlichkeit zweier Zustande wird analog in den Zeilen 10 und
11 geprdft. O
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Algorithmus 3 Entscheidungsalgorithmus fir die Ahnlichkeit z, ~; zy

1 // Fur jede Zonevon z,.
2 forallz =(z,n) e Z do

3 // Wird z, vollstéandig Uberdeckt?
4 if 7] g_U(zM,hM>e2M [m] then return false; end if
5 /| Prufe Ahnlichkeitsbedingung.
6 forall zy = (zu,fim) € Zwm : [u] N [Aiv] # @ do
=4 a
7 forall z ——== 7 do
4 a
8 if Azy % z, then return false; end if
9 end forall
=4 a
10 forall zy, LN z, do
e a’
11 if Az, 2 URM Z then return false; end if
12 end forall
13 end forall
14 end forall

15 return true

Die Laufzeit von Algorithmus 3 h&ngt von der Effizienz ab, mit der flr eine gegebene Zone
uberpruft werden kann, ob diese vollstandig uberdeckt wird (Zeile 8) bzw. mit der alle tGber-
deckenden Zonen ermittelt werden (Zeile 11).

Unter Verwendung einer geeigneten Datenstruktur kdnnen beide Operationen linear in der
Anzahl von Zonen ausgefthrt werden. Ist z die Gesamtzahl der Zonen der Zustédnde z und
zy und m die Gesamtzahl der Transitionen von z, und zy ergibt sich fiir die Schleifen 2, 4
und 6 eine Laufzeit von O(z%) sowie fiir die Schleifen 7 und 10 bei Verwendung geeigneter
Datenstrukturen wie Hashtabellen eine Laufzeit von O(m). Die Gesamtlaufzeit kann somit mit
O(Z2m) abgeschatzt werden.

Mit dem Entscheidungsalgorithmus fiir die Ahnlichkeit von Zustanden kann mit Algorithmus
4 auch eine Zustandssimulation bestimmt werden:

Satz 4.47. Fur z2wei Zonengraphen zg, und zgy, bestimmt Algorithmus 4 die Zustandssimula-
tion.

Beweis. Der Algorithmus bestimmt ~ indirekt, indem alle Paare von Zusténden ~ aufgezéhlt
werden, die nicht in ~7 enthalten sind.

Gemal} Zeile 1 sind alle Zustandspaare, die nicht in ~z enthalten sind, zustandséhnlich. Da
im Rest des Algorithmus keine Paare aus ~z entfernt werden, enthalt ~, nur zustandsahnliche
Paare.
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Algorithmus 4 Entscheidungsprozedur flr Zustandssimulation
1 :“Z = {<Z|,Z|\/|> ey X2y . —l(Z| 7 ZM)}
2 forall(z,z,) € ~z do
3 Z, = {2m 2w —> By AV 2w —> ZG AN Z ~2 2
4 forallz : z — z do
5 forall zy € Z}, do
6
7
8
9

~z =~z U {(Z, 2w)}
end forall
end forall
end forall
10 ~z:= (Z x Zw) \ ~z

Laut ihrer Definition setzt eine Zustandssimulation Zustandsahnlichkeit voraus, wobei ein Zu-
stand z einen Zustand zy, nur dann simuliert, wenn die Nachfolger von zy durch die Nachfol-
ger von z simuliert werden. Daraus folgt, dass nur dann z, ~; zy aber nicht z ~; zy gelten
kann, wenn Nachfolgezusténde z und z, von z, und zy in ~z enthalten sind.

Fur alle Zusténde z ~2z, (Zeile 2) werden in Zeile 3 die Vorgéngerzustande von z,, ermittelt,
die keinen Nachfolger z, besitzen, der durch z simuliert wird. Damit besteht laut Definition
4.44 keine Zustandssimulation zwischen Zustanden zy in Z;, und den Vorgangern z von z,.
Alle entsprechenden Paare werden in Zeile 6 in ~ aufgenommen. O

Die Laufzeit von Zeile 1 ergibt sich aus der Laufzeit der Bestimmung von = flr alle Paare
von Zustanden sowie den nachfolgenden Schleifen. Sei n die Anzahl der Zustdnde, m die
Gesamtzahl der Transitionen und z die Anzahl der Zonen. Dann benétigt Zeile 1 O(z2m), da
hochstens jede Zone jedes Zustands z, mit jeder Zone jedes Zustands zy, verglichen wird.
Die Komplexitat der Schleife 2 hangt von der Anzahl der diskreten Zustdnde ab und kann
mit O(n’m) abgeschatzt werden. Nimmt man an, dass jeder Zustand des SPS-Zeitautomaten
erreichbar ist, gilt n < z und es ergibt sich eine Gesamtkomplexitat von O(z2m), womit das
Entscheidungsverfahren polynomiell in der Grél3e der Zonengraphen ist.

4.5 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurde gezeigt, wie eine Translation Validation auf Zeitautomaten durchge-
fuhrt werden kann. Dabei werden im Wesentlichen drei Schritte durchlaufen:

1. Im ersten Schritt wurden mit SPS-Zeitautomaten Modelle definiert, die Steuermodell
und -programm abbilden. SPS-Zeitautomaten erfiillen die Anforderungen aus Kapi-
tel 3 und erlauben die unmittelbare Darstellung der diskreten Zustdnde von TNCES-
Modellen und ST-Programmen. Durch diesen Schritt hat die komplexe Semantik der
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Steuermodelle und -programme keinen Einfluss auf die weitere Translation Validation.
Zudem ist es mdglich, andere Steuermodell- und -programmarten zu erganzen.

2. Im zweiten Schritt wird das Verhalten der SPS-Zeitautomaten analysiert. Dazu werden
die Zeitzustander der SPS-Zeitautomaten symbolisch durch Zonen repréasentiert. Zonen
basieren auf Hyperpolyedern und erlauben die direkte Abbildung aller zur Analyse von
SPS-Zeitautomaten benotigten Operationen. Eine Umwandlung der Modelle zur Ab-
bildung der speziellen Eigenschaften von SPS oder andere Zwischenschritte sind nicht
notwendig.

Zonengraphen beschreiben das Verhalten der SPS-Zeitautomaten fir Modell und Imple-
mentierung. Eine angepasste Version der Vorwértsanalyse erlaubt deren direkten Auf-
bau. Satz 4.39 stellt die Korrektheit der Zonengraphen sicher.

Der Aufbau und die Speicherung der Zonengraphen ist der zeit- und speicherintensivste
Teil der Translation Validation. Durch die direkte Abbildung der Eigenschaften von SPS
wird erreicht, dass dieser Teil nicht oder nur unwesentlich aufwandiger als die Modell-
prifung ist.

3. Im dritten Schritt wird die eigentliche Translation Validation durchgefiihrt. Dabei wird
ein angepasster Korrektheitsbegriff verwendet. Dieser beachtet den mdglichen Nichtde-
terminismus des Steuermodells und stellt sicher, dass das Steuerprogramm mindestens
ein gultiges Verhalten nachbildet. Um die Effizienz der Translation Validation zu erho-
hen wird der Korrektheitsnachweis auf den Zustanden der SPS-Zeitautomaten gefihrt.
Um den Nachweis praktisch zu erbringen, wird ein einfacher und effizienter Algorith-
mus vorgeschlagen. Die Sétze 4.47 und 4.15 stellen schliel3lich sicher, dass das Steuer-
programm auch unter realen Bedingungen kein ungultiges Verhalten besitzt.

Offen bleibt die praktische Umsetzung der flr die Translation Validation notwendigen Ope-
rationen und Datenstrukturen. Im folgenden Kapitel wird gezeigt, wie diese mit Hilfe von
Hyperpolyedern einheitlich implementiert werden kénnen.
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5 Symbolische Darstellung von
Zeitzustanden

SPS-Zeitautomaten besitzen im Gegensatz zu klassischen endlichen Automaten eine unendli-
che Menge von Zeitzustdnden, da SPS-Zeitautomaten neben einer endlichen Anzahl diskreter
Zusténde eine unendliche Menge moglicher Uhrenstande besitzen. Es ist daher nicht méglich,
alle Zeitzustande eines SPS-Zeitautomaten direkt aufzuzahlen.

Um einen SPS-Zeitautomaten zu analysieren, werden dessen Zeitzustande symbolisch repré-
sentiert. Beginnend mit der symbolischen Reprasentation des Startzustands wird eine symbo-
lische Reprasentiation aller Nachfolgezeitzustdnde bestimmt. Ausgehend von dieser Menge
werden erneut die Nachfolger bestimmt, bis alle erreichbaren Zeitzustande symbolisch repré-
sentiert wurden. Als Datenstruktur fur die symbolische Représentation von Zeitzustanden wer-
den in Modellpriifern vorwiegend Differenzgrenz-Matrizen eingesetzt, da diese die einfache
und effiziente Umsetzung aller notwendiger Operationen erlauben [BY04].

Um sicherzustellen, dass Zeitzustande nicht immerfort aufgez&hlt werden und die Analyse
terminiert, werden bereits besuchte Zeitzustdnde ebenfalls symbolisch indiziert. Die Anfor-
derungen an die dazu verwendete Indexstruktur unterscheiden sich wesentlich von den An-
forderungen an Differenzgrenz-Matrizen, da das Einfugen und Finden von Zeitzustdnden die
wichtigsten Operationen auf diesen Indexstrukturen darstellen [Ben01].

Die in anderen Arbeiten vorgestellten Indexstrukturen wie Entscheidungsdiagramme, mini-
male Beschréankungssysteme oder gepackte Differenzgrenz-Matrizen besitzen zwar eine sehr
gute Speichereffizienz, machen aber meist eine aufwéndige Konvertierung zwischen Diffe-
renzgrenz-Matrizen und Indexstruktur notwendig [Ben01, LLPY97, Wan04]. Zudem sind in-
besondere Entscheidungsdiagramme nicht dazu geeignet, zu jedem indizierten Zeitzustand
dessen Nachfolger zu speichern, wie es fir den in dieser Arbeit vorgestellten Vergleich von
Zeitsystemen notwendig ist.

Ziel dieses Kapitels ist die Entwicklung einer Datenstruktur, die zur Speicherung von Zonen-
graphen geeignet ist. Dazu wird im ersten Abschnitt dieses Kapitels gezeigt, wie die zur Ana-
lyse von SPS-Zeitautomaten bendtigten Operationen mit Hyperpolyedern umgesetzt werden
konnen. Im zweiten Abschnitt wird eine Datenstruktur zur Speicherung von Zonengraphen
vorgestellt, die ebenfalls auf Hyperpolyedern basiert.
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5 Symbolische Darstellung von Zeitzustdnden

5.1 Implementierung von Hyperpolyedern

Sowohl eine einzelne Beschrankung als auch eine Differenzgrenz-Matrix stellt einen Spezial-
fall eines Hyperpolyeders dar. Operationen, die auf Differenzgrenz-Matrizen anwendbar sind,
konnen auf Hyperpolyeder Ubertragen werden. Die Operationen sind auf Grund der geringeren
Anzahl von Beschrankungen mit Hyperpolyedern haufig effizienter ausfiihrbar und entspre-
chen im schlechtesten Fall den Operationen auf Differenzgrenz-Matrizen. Zudem erlauben
Hyperpolyeder die speichersparende Darstellung weniger Beschréankungen.

Das ermdglicht den Einsatz von Hyperpolyedern sowohl bei der Aufzéhlung der Zeitzustande
eines SPS-Zeitautomaten als auch ihre Anwendung in Indexstrukturen wie Entscheidungsdia-
grammen oder den im Abschnitt 5.2 vorgestellten Suchb&dumen.

5.1.1 Spezielle Beschrankungen von Hyperpolyedern

Fir die Implementierung der Operationen auf Hyperpolyedern werden Beschrankungen mit
bestimmten Eigenschaften benétigt. Je nach ihren Eigenschaften werden solche Beschrén-
kungen allgemeine, Grenz- oder Minimalbeschrénkungen genannt.

Grenzbeschrankungen

Genau wie bei Differenzgrenz-Matrizen kann dieselbe Menge von Uhrenstanden durch unter-
schiedliche Hyperpolyeder dargestellt werden. So kdnnte der Hyperpolyeder 7 aus Beispiel
3.19 durch eine beliebige Beschrankung 82 = u, — uy ¢ ¢, wobei ¢ > 3,¢ € {<, <}, ergdnzt
werden, ohne dadurch die Menge der durch 7 dargestellten Uhrenstdnde zu verandern. Fur
manche Operationen auf Hyperpolyedern ist die scharfste Beschrankungen uber zwei Uhren,
also u, — u; < 3, wichtig und wird als Grenzbeschréankung bezeichnet.

Grenzbeschrankungen sind allgemein wie folgt definiert:

Definition 5.1 (Grenzbeschrankung). S&i U = {uy,..., u,} ene Menge von Uhren und 7 ein
beliebiger, nicht leerer Hyperpolyeder Gber U. Ferner seieni, j € {0,1,...,n} zwei Uhrenin-
dizes, miti # j.

Eine Beschrankung heif3 Grenzbeschrankung von 7 Uber den Uhren u; und u;, geschrieben
By (1) = ui—ujoc, gdw. (i) [#] < [By, ()] und (ii) keine Beschrankung g') existiert, so

dass [1] < [8~1] und 81 < Bl (h).

Beispiel 5.2. In Abbildung 3.5 sind alle Beschrankungen des Hyper polyeder 7 Grenzbeschran-
kungen. Zusétzlich ist die Beschrankung ﬁg‘sl (7) = uy — uy < 3 eine Grenzbeschrankung von
h.

78



5.1 Implementierung von Hyperpolyedern

Anmerkung 5.3. Grenzbeschrankungen entsprechen den Beschrankungen einer normalisier-
ten Differenzgrenz-Matrix, da eine Differenzgrenz-Matrix gerade dann normalisiert ist, wenn
alle Beschrankungen der Differenzgrenz-Matrix die scharfsten Beschrénkungen sind [ CGP99,
Dil89].

Zur Bestimmung einer Grenzbeschrankungen eines Hyper polyeders kann ein Hyper polyeder
wie eine Differenzgrenz-Matrix als ein gewichteter Graph représentiert werden. Eine Grenz-
beschrankung kann mit Hilfe des Bellman-Ford-Algorithmusin O(nm), wobei n die Anzahl der
Uhren und mdie Anzahl der Beschrankungen ist, berechnet werden. Die Bestimmung kir zester
Pfade nach Dijkstraist nicht anwendbar, da der entstehende Graph negative Kantengewichte
enthalten kann. Der Algorithmusvon Bellman und Ford lohnt sich inbesondere dann, wenn die
Anzahl der Beschré&nkungen eines Hyper polyeders gering ist und nur eine Grenzbeschr&nkung
berechnet werden muss.

In den meisten Fallen kann die Menge aller Grenzbeschréankungen eines Hyperpolyeders wie
bei Differenzgrenz-Matrizen einfacher mit dem Floyd-Warshall-Algorithmusin O(n®) berech-
net werden. Beide Algorithmen kbnnen auch zur Detektion negativer Zyklen im Graphen ver-
wendet werden, was anzeigt, dass der entsprechende Hyper polyeder leer ist.

Satz 5.4 (Grenzbeschrankung). Sai U eine Menge von Uhren, 7 ein nicht leerer Hyper polyeder
Uber U und u;,u; € U,i # | 2wei beliebige aber verschiedene Uhren. B sei die Menge aller

Dann ergibt sich die Grenzbeschréankung ﬁg;js (7)) der Uhren u; und u; als

ﬁ;;js(h) =minB
Bewels. Die Bestimmung einer Grenzbeschrankung kann aus der Normalisierungsoperation
fir DBMs [CGP99, Dil89] abgeleitet werden. O

Korollar 5.5. Jede Beschréankung -1 eines Hyperpolyeders 7, die keine Grenzbeschrankung
ist, kann aus 7 entfernt werden, ohne [] zu verandern.

Beweis. Jede scharfere Beschrankung g5’ <t g=1 wiirde andernfalls die Menge [#2] verandern.
Damit wire 8- eine Grenzbeschrankung. O

Minimalbeschrankungen

Ein Hyperpolyeder tiber n Uhren kann bis zu 2n orthogonale, n(n—1) diagonale und insgesamt
max. n(n+ 1) Beschrankungen besitzen. Nicht alle diese Beschrankungen sind zur Darstellung
der Uhrenstande des Hyperpolyeders notwendig. Eine Beschréankung ist notwendig, wenn das
Entfernen der Beschrankung aus dem Hyperpolyeder eine Veranderung der Menge der darge-
stellten Uhrensténde zur Folge hat. In [LLPY97] wird gezeigt, wie zu einem gegebenen Hy-
perpolyeder die minimale Anzahl notwendiger Beschrankungen ermittelt werden kann. In der
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folgenden Definition werden derartige Beschrankungen unter dem Begriff Minimalbeschran-
kung eingefhrt.

Definition 5.6 (Minimaler Hyperpolyeder, Minimale Beschrankung). Sei 72 =81 A...A By €N
beliebiger Hyperpolyeder. Der Hyperpolyeder 7 wird als minimaler Hyperpolyeder bezeichen,
gdw. kein Hyperpolyeder " = 81" A ... A By existiert, so dass [#] = [#'] und m< n.

Zu einem beliebigen Hyper polyeder 7 bezeichnet min(7) einen minimalen Hyper polyeder. Jede
Beschrankung von min(#) wird als minimale Beschrankung bezeichnet.

Beispiel 5.7. Der in Abbildung 3.5 dargestellte Hyperpolyeder ist minimal und eindeutig.

Korollar 5.8. Alle Minimalbeschréankungen eines Hyperpolyeders sind Grenzbeschrankun-
gen.

Beweis. Laut Definition 5.6 gilt, dass aus einem minimalen Hyperpolyeder 7 keine Beschrén-
kung entfernt werden kann ohne [#]] zu veréndern. Ferner gilt laut Korollar 5.5, dass alle
Beschrankungen eines Hyperpolyeders, die keine Grenzbeschrankungen sind, aus dem Hyper-
polyeder entfernt werden konnen. m|

Anmerkung 5.9. In[LLPY97] wird ein Algorithmus vorgestellt, der in O(n®), wobei n die An-
zahl der Uhren ist, zu einer gegebenen Differenzgrenz-Matrix den minimalen Hyper polyeder
bestimmt und der leicht fur allgemeine Hyperpolyeder adaptiert werden kann. In [LLPY97]
wird ferner gezeigt, dass der minimale Hyperpolyeder min(7z) eindeutig ist, sofern 7 nicht leer
ist und fiir keine zwei seiner Uhren u; und u; mit u; # u; gilt, dass B, (7) = ui - u; < c und

gs () = Uj — Ui < —c entspricht. Der minimale Hyper polyeder bildet unter dieser Bedingung
eine Normalform, d.h. jeder minimale Hyperpolyeder beschrankt genau eine Menge von Uh-
renstdnden und zu jeder durch einen Hyperpolyeder beschrénkten Menge von Uhrenstanden

existiert genau ein minimaler Hyper polyeder.

Grenzfalle ergeben sich fir Hyperpolyeder, die leer sind, und Hyperpolyeder, die die oben ge-
nannte Bedingung nicht erfillen. Hyperpolyeder die leer sind, kdnnen beispielsweise durch
je zwel beliebige Beschrankungen u; — u; < ¢ und u; — u; < —¢c minimal dargestellt werden.
Fur Hyperpolyeder, die die erstgenannte Bedingung nicht erfillen, existieren mehrere mini-
male Hyperpolyeder. Beispielsweise kann ein Hyperpolyeder u; —up <1 Aug—u; < -1 A
Up—Upg <2 AUg—Ux <—2minimal durchug —u; < -1 AU, —Uy <2 AU — Uy < -1 oder
durchu; —up £ 1 Aup—u; < -2 AU, —uy < 1 dargestellt werden.

Der in [LLPY97] vorgestellte Algorithmus erlaubt es, auch fur Differenzgrenz-Matrizen, die
derartige Grenzfalle darstellen, einen minimale Hyperpolyeder in O(n®) zu bestimmen. Der
Algorithmus baut auf der Bestimmung der Grenzbeschréankungen auf, so dass es moglich ist,
Grenz- und Minimal beschrankungen in einem Durchgang zu berechnen.

Der wesentliche Vorteil einer Darstellung von Hyperpolyedern als minimale Hyper polyeder
ist der geringe Platzverbrauch und die reduzerte Komplexitat einiger Operationen. Minimale
Hyperpolyeder bieten sich deshalb vor allem flir Indexstrukturen an.
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5.1.2 Darstellung von Hyperpolyedern

Um alle n(n+ 1) mdglichen Beschrédnkungen fir n Uhren zu speichern, bietet sich die Verwen-
dung einer Matrix an. Soll nur eine Beschrankung dargestellt werden, wie es oft bei Index-
strukturen notwendig ist, kann diese Beschrankung effizient als Tupel dargestellt werden.

Fur die Darstellung von Hyperpolyeder existieren verschiedene Maoglichkeiten, z.B. das Spei-
chern von Beschrankungen in Matrizen, Listen oder Indexstrukturen, mit spezifischen Vor-
und Nachteilen.

Die wesentlichen Operationen, die auf einer Datenstruktur zur Speicherung von Beschrén-
kungen ausgefuhrt werden, sind das Aufzahlen aller Beschrankungen sowie das Suchen und
das Einfiigen einer Beschrankung. Da Hyperpolyeder nicht unbedingt normalisiert sein mus-
sen, ist es zudem sinnvoll, zu merken, welche Beschrankungen Grenz- oder Minimalbeschran-
kungen sind, um die Berechnung von Grenz- und Minimalbeschrankungen erst auszufihren,
wenn dies notwendig ist (lazy evaluation).

Einige Datenstrukturen, die fur die Implementierung von Hyperpolyedern in Frage kommen,
sowie deren spezifische Vor- und Nachteile, werden im Folgenden kurz vorgestellt:

Vollstandige Matrizen

Ein Hyperpolyeder kann durch ein zweidimensionales Feld reprasentiert werden. Jedes Ele-
ment (i, j) des Feldes ist entweder null oder ein Tupel der Form {c, ¢, typ). Ist ein Element null,
enthélt der Hyperpolyeder keine Beschrankung ber den Uhren u; und u;, andernfalls enthalt er
die Beschrankung '~} = u; — u; ¢ c. typ € {gbs, min, null} zeigt an, ob es sich bei g~} um eine
Grenzbeschrankung oder eine Minimalbeschrankung handelt, oder ob dies nicht bekannt ist.
Diese Darstellung entspricht bis auf die Markierung von Grenz- oder Minimalbeschrankungen
einer Differenzgrenz-Matrix.

Das Suchen, Einfugen und Ersetzen einzelner Beschrankungen kann bei dieser Darstellung
sehr schnell in O(1) erfolgen. Das Aufzéhlen der Beschrankungen eines Hyperpolyeders dau-
ert allerdings unabhangig von der tatsachlichen Anzahl an Beschrinkungen stets O(n?). Auch
der Speicherbedarf ist mit O(n?) fiir beliebige Hyperpolyeder konstant hoch. Damit bietet sich
diese Datenstruktur insbesondere fiir Hyperpolyeder an, die sehr viele Beschrankungen ent-
halten.

Dinnbesetzte Matrizen

Bei diinnbesetzten Matrizen werden die Reihen oder Spalten der Matrix einzeln abgespeichert.
Dabei wird nur dann Speicher fiur eine Spalte oder Reihe reserviert, wenn mindestens eine
Beschréankung in dieser Spalte oder Reihe nicht null ist. Ein Beispiel fiir eine reihenweise
abgelegte, diinnbesetzte Matrix ist in Abbildung 5.1 dargestellt.
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0 |null| ¢ [nobll|null|p*®|null]|p>®

2 | null -——“|

3 [null| ¢ o8| p** | null | null | null

4 | g™ -——“I
5 18| —HI

Abbildung 5.1: Représentation eines Hyperpolyeders 8% A g04 A g05 A B30 A 50 A g23
durch eine diinnbesetzte Matrix.

Der Vorteil dieser Datenstruktur liegt in ihrem geringeren Speicherverbrauch als vollstandige
Matrizen, wenn ein Hyperpolyeder nicht flr alle Uhrenpaare Beschrankungen enthélt. Insbe-
sondere Hyperpolyeder, die nur orthogonale Beschrankungen enthalten, kénnen so kompakt
dargestellt werden. Die asymptotische Laufzeit aller Operationen entspricht der vollstandiger
Matrizen, wobei ein zusatzlicher Overhead flr die Verwaltung der Reihen oder Spalten ent-
steht.

Sortierte Listen

Werden Beschrankungen u; — u; ¢ ¢ als Tupel i, j, ¢, ¢, typ) dargestellt, kdnnen mehrere Be-
schrankungen als sortierte Liste dargestellt werden. Wird die Liste als Feld dargestellt und
erfolgt die Sortierung Uber den Indizes der Uhren, kann eine Beschrankung mit Hilfe der Bi-
nérsuche schnell gefunden werden.

Sortierte Listen bendtigen wenig Speicherplatz bei wenigen Beschrankungen. Da fir jede Be-
schrankung im Gegensatz zu Matrizen die Indizes der Uhren gespeichert werden missen, gilt
die Ersparnis von Speicherplatz nur fur Hyperpolyeder mit wenigen Beschrankungen. Insbe-
sondere das Aufzahlen von m Beschrankungen kann im Gegensatz zu Matrizen in O(m) erfol-
gen. Die Suche einer bestimmten Beschrankung kann mit Hilfe von Binérsuche in O(log m)
erfolgen, das Einfligen einer Beschrankung dauert O(m). Aufgrund der schlechten Leistung
beim Einfligen von Beschréankungen, der guten Speicherplatzeffizienz und der einfachen Auf-
zdhlung der Beschrankungen empfehlen sich sortierte Listen insbesondere bei Indexstruktu-
ren, deren Hyperpolyeder selten gedndert werden oder bei Hyperpolyedern mit einer geringen
Anzahl von Beschrankungen.
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5.1.3 Operationen auf Hyperpolyedern

In diesem Abschnitt wird gezeigt, wie die Operationen ,,Scharfer”, ,,Schnitt“ und ,,Abschluss*
aus Abschnitt 3.2.3 sowie die Operationen ,,Zurticksetzen* und ,,Zeitfortschritt* aus Abschnitt
4.2 mit Hyperpolyedern praktisch umgesetzt werden kénnen. Dabei ist es nicht notwendig,
Hyperpolyeder in Differenzgrenz-Matrizen umzuwandeln oder eine Normalform zu bilden.

Scharfere Hyperpolyeder

Ob ein Hyperpolyeder 7, scharfer als ein Hyperpolyeder 7, ist, kann folgendermalien ermittelt
werden:

Satz 5.10. Seien 7y und 71, zwei Hyper polyeder Uber einer Menge U von Uhren. Esgilt 71, < 71,
gdw. fur alle Beschrénkungen 8, € o gilt: Bl (1) < B, .

Esqilt weiter 71, < fi, gdw. fi; < %, und nicht 71, < 7y gilt.

Beweis. Fir jeden Uhrenstand v € [#4] gilt laut Definition 5.1 fiir jede Grenzbeschrankung
Babs (711) vON 7112 v € [Byps (711)]. Aus Definition 3.12 folgt inshesondere v € [[,8;;‘3 (m)] < [B,’
fur alle B, € h,. Damit gilt 71, < 72, Wiirde auch [7,] € [71] gelten, dann ware 7] = [74]
und somit iy 4 .

O

Anmerkung 5.11. Um praktisch festzustellen, ob fir zwei Hyperpolyeder 7, und 7, die Aus-
sage 7y < 7, gilt, kann ausgenutzt werden, dass aus B; ' < B, mit Definition 5.1 sofort
By (n1) < B, folgt. Damit ist die Ermittlung der Grenzbeschrankungen von 75 nur dann
notwendig, wenn eine der Beschrankungen von 7, scharfer als die entsprechende Beschrén-
kung von 7, ist. Gilt das nicht oder sind die Grenzbeschrénkungen von 7; bekannt, bendtigt
die Operation die Zeit O(n) € O(JU?|), wobei n die Anzahl der Beschrankungen von 7, ist,
andernfalls betragt die Laufzeit aufgrund der Bestimmung der Grenzbeschrankungen O(JU|3).

Schnitt

Die Darstellung des Schnitts zweier Hyperpolyeder kann folgendermafen bestimmt werden:

Satz 5.12 (Schnitt). Seien’ = 1 A ... AByund 7' = B A ... A By, Zwei Hyperpolyeder.
Sei B = {B1,....0n B, - - .. B} die Menge der Beschrankungen von 7 und 7’. Weiter enthalte
die Menge B, := {8 € B : A8’ € B. B/ < B} nur digjenigen Beschrankungen, die selbst nicht
beschrankt werden. Dann kann der Schnitt der Hyperpolyeder 72 und 7’ alsh N7 = A\geg, B
bestimmt werden.
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Beweis. Fir zwei beliebige Hyperpolyeder 7 und 7’ und fur alle Uhrenstande v ist zu zeigen:

ve[ant] = vel[n]n]w].

Nach Definition 3.18 gilt: v € [ii] < VB eh. v € [B]. Somitfolgt v € [a] N [#'] =
3.18 3.18

ve[hlrnve ] & VB elBr,....Ba). v e [BlAVB elB,....0n ve[B]

VE[BLA...ABaABLA ... AL

Fir einen beliebigen Hyperpolyeder 7 und zwei Beschrankungen 8 € % und 8’ € h, wobeli

) 3.18 3.12 .
B<p, gilt [A] = [Apenrsep Bl da[r] < [B] C [B] AusSBLA ... ABaABIA ... AB KONNEN
demnach alle Beschréankungen gestrichen werden, die ihrerseits beschrankt werden. O

Anmerkung 5.13. Es existieren verschiedene Mdglichkeiten, den Schnitt zweier Hyperpoly-
eder zu berechnen. Die in Satz 5.12 vorgestellte Variante ist in der Laufzeit bei geeigneten
Datenstrukturen durch O(m + n) € O(JU|?) beschrankt und der entstehende Hyperpolyeder
enthalt max. min{m + n, |U|?} Beschrankungen. Der Schnitt wird aber unter Umstanden nicht
mit der minimalen Anzahl von Beschrankungen dargestellt.

Abschluss

Auch der Abschluss kann durch einen Hyperpolyeder dargestellt werden.

Satz 5.14 (Abschluss). Seien #; und 7, zwel beliebige, nichtleere Hyperpolyeder Uber den
UhrenU. Sai

B™ = {ﬁgbs (1) : Bgos (h2) < Pabs (hl)} Y {ﬁgbs (72) - Byps (711) < Fgos (EZ)} G5

die Menge derjenigen Grenzbeschrankungen von 7, baw. 7, die selbst nicht beschrankt wer-
den.

Dann gilt
W ®hy = /\ ﬁ
peBmax
Bewels.

Eigenschaft [7,] U [hy] C [fy @ 7o)

Es ist zu beweisen, dass 7] C [7; @ %] und 7] C [7; @ 7). Es wird gezeigt, dass [7;] <
IIhl ® hz]], IIhg]] c IIhl ® hz]] f0|gt analog.

Fur jeden Uhrenstand v gilt laut Definition 5.1: v € [#4] gdw. fiir alle Bgps (711) die Aussage
v € [Bgps (711)] gilt. Ferner gilt laut der Definition von B™ fir alle Bgps (711): Es gibt ein 8 € B™
und Byss (711) < B. Es folgt v € [Bgps (71)] < [B] und damit v € [Ay @ 7]

Eigenschaft Ans. [7s] C [hy @ ho]) A [a] U [12] C [7s]:

Beweis durch Widerspruch. Angenommen, es existiert ein Hyperpolyeder 73, so dass [7s] c
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[71 @ ho] und [A1]U[R,] € [As] gilt. Aus Satz 5.10 und [ii3] € 71 @ 5] folgt, dass eine Grenz-
beschrankung Bqos (723) und eine Beschrankung g € fi1 &, existiert, so dass (i) Bqos (713) < 8. Ge-
maR Gleichung 5.1 ist B8 eine Grenzbeschrankung von 7, oder 7i,. Angenommen, 3 ist Grenz-
beschrankung von 7, dann folgt aus (i), dass ein Uhrenstand v € 7, existiert, so dass v ¢ 7.
=« Widerspruch zu [A1] U [A2] € [A3]. Analog fuhrt die Annahme, 3 sei Grenzbeschrankung
von #i,, zum Widerspruch. O

Zurucksetzen

Das Zurilicksetzen von Uhren kann von Differenzgrenz-Matrizen abgeleitet und einfach mit
Hyperpolyedern dargestellt werden.

Satz 5.15 (Zurlicksetzen). Sei 7 ein Hyperpolyeder tUber den Uhren U = {ui,...,u,} und
Ur € U einebeliebige Uhr in U.

Die Menge
B={8":flenni#RA|j+R

enthalte alle Beschrankungen von 7, die ihrerseits ug nicht enthalten. Auf3erdem seien folgende
Beschrankungen definiert

IBO_R =Up—Ur <0
ﬁR_O =Ur—Up <0
B =ur—uoc wobei 3]
i—0
gbs

e () = up—ujocundi # 0

B R=u-ugoc wobei B2 (1) = u; —up o cundi # 0

Dann kann das Zurticksetzen der Uhr ugin7 als

dargestellt werden.

Beweis. Die Aussage von Satz 5.15 kann direkt aus der Reset-Operation fiir Differenzgrenz-
Matrizen hergeleitet werden [Dil89, CGP99]. O

Zeitschritt

SchlieBlich wird noch der Zeitschritt mit Hilfe von Hyperpolyedern dargestellt.
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Satz 5.16 (Zeitschritt). Sei U = {uy,..., Uy} eine Menge von Uhren und 7 ein nicht leerer
Hyper polyeder, dessen Beschrankungen Uhren aus U enthalten. Sei

Bu={up-u<c-d:up—uoceh}t,uyeloel< <}

die Menge der um 6 erweiterten unteren orthogonal en Beschrankungen von 7 und
Bo={u—uUy<c+A:u—-Upoceh},ueloel<,<}

die Menge der um A erweiterten oberen orthogonalen Beschrankungen von 7. Ferner sel
Bo = {Byl (h) i # jAije(l....n}

die Menge aller diagonalen Grenzbeschrankungen von 7.
Dann kann der Zeitschritt von 7 als
n = /\,8/\ /\,8/\ /\,8
BBy B<Bo BeBp

dargestellt werden.

Bewels. Fiir einen beliebigen Uhrenstand v ist zu beweisen: v € /"] & Ire Q.6 <7<
A A v -7 € [h]. Diese Aussage ist dquivalent zu

ve[nl] & MreQo<t<Arv-T1el]h]

was im Folgenden bewiesen wird.

Richtungv ¢ [i/)] = lre Q. <t <AAv-T1€ [A]:
Nach der Definition von 77" gilt fiir einen Uhrenstand v die Aussage v ¢ [7i/*], gdw. gilt:

1. 385° € Bo. v ¢ [B3°] oder
2. 8% € By. v ¢ [BY] oder
3. 385 € Bp. v ¢ [Bp']
1. Fall:
Fr jede obere Beschrankung 8% = u; — ug < ¢ + A € Bo von 71/;* gilt:

v [85°] " u(u) = ¢+ A | -1 (5.2)
=v(U)-T=>2C+A-71 |7 <A
=v(U)-1t>cC (5.3)

Die entsprechende Beschrankung 8, € 7 hat entweder die Form:

1.1 B0 = u;— up < c oder
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1.2 ﬁ;{o =Uj—Ug < C.

Fall 1.1:
Esgilt (v - 7) ¢ [A°] &= v(u) - 7 > c und mit Gleichung (5.3) folgt

ve [Bo°] = (v-1) ¢ [B,°]
Mit (v — 1) ¢ [B,°] = (v — 1) ¢ [1] folgt schlieBlich die Behauptung.

Fall 1.2:
Aus (v—1) ¢ [B°] gy v(u) — 7 > c und Gleichung (5.3) folgt

v [B5"] &= (w-1)¢ 5] (5.4)
Mit (v - 7) ¢ [B;°] = (v - 7) ¢ [7] folgt ebenfalls die Behauptung.
Zusatzlich folgt fur die Riickrichtung mit v ¢ [B5°] = v ¢ [#/,%] aus Gleichung 5.4:

w-1)¢8°] = v ¢ [1'] (5.5)

fur v(u) — v > c. Fur u(u) — = = c erhalt man durch beidseitiges Addieren von A und mit
T < Aru(U) > ¢ + A. Mit Gleichung (5.2) folgt ebenfalls v ¢ [B5°] und somit v ¢ [7/,].

2. Fall:
Der zweite Fall kann analog zum 1. Fall mit § < = bewiesen werden.

3. Fall:

Laut der Definition von Bp gilt fir alle g5’ = uj—ujoc € Bp, dass g5’ Grenzbeschrén-
kung von 7 ist. Damit folgt [#] < [By'] und daraus: (i) Yv ¢ [B5']. v ¢ [A] sowie (ii)
v ¢ [By']- v ¢ [375].

Ferner gilt, dass jeder Vorganger eines beliebigen Uhrenstandes v von einer diagonalen Be-

schrankung 8=J, i # 0,j # 0 beschrankt wird, wenn v durch g1 beschrankt wird: (iii)
VieQu-1e 7] & ve[g],daw)-1)- () - 1) =v(u) - v(uy).

Somit folgt fur beliebige r € Q: v ¢ [B5'] & v—7¢ [85'] =% v - r ¢ [A] und damit die
Behauptung.

Zusétzlich folgt

v-t¢ (8] <> v 8] = v e 1] (5.6)

Richtung Ar€ Q. 6 <t < AAv -7 €[] = v ¢ [/{]:

Analog der ersten Richtung konnen ebenfalls drei Falle fir v — v ¢ [7] unterschieden werden.
Giltv—71 ¢ [[ﬂj{o]] flr obere Beschréankungen von 7 folgt die Behauptung aus Schlussfolgerung
(5.5). Analog kann fiir untere Beschrankungen verfahren werden. Fir diagonale Beschran-
kungen folgt die Behauptung aus Schlussfolgerung (5.6). O
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5.2 Suchbaume

Zur Darstellung der Menge Zg und des Zonengraphen in der Vorwartsanalyse werden spe-
zielle Datenstrukturen bendtigt, die das schnelle Einfligen und Auffinden von Zonen erleich-
tern. Die einfachste und von Modellpriifern hdaufig eingesetzte Datenstruktur zur Indizierung
von Zeitzustanden ist eine Liste von Differenzgrenz-Matrizen. Da jede Differenzgrenz-Mat-
rix n(n + 1) Beschrankungen enthalt und die Bestimmung der Uberdeckung einer Differenz-
grenz-Matrix durch andere Differenzgrenz-Matrizen komplex ist, besitzen Listen von Diffe-
renzgrenz-Matrizen eine schlechte Speicher- und Laufzeiteffizienz.

Da die Effizienz der Speicherung besuchter Zustande die Laufzeit- und Speichereffizienz der
Analyse malgeblich bestimmt, wurden verschiedene Datenstrukturen zur effizienten Indizie-
rung von Zeitzustanden vorgeschlagen. Besonders vielversprechend sind Datenstrukturen auf
der Basis von Entscheidungsdiagrammen [BLP*99, MLAH99, Str99, Wan01].

Entscheidungsdiagramme kdnnen die Verifikation von Zeitsystemen beschleunigen, sind aber
schlecht geeignet, um Zonengraphen zu speichern. Fir diesen Zweck bieten sich Indexstruktu-
ren wie Suchbdume an, die zu jeder Zone deren Nachfolger speichern kdnnen. Ferner basieren
viele Datenstrukturen nicht auf den bei der Aufzéhlung verwendeten DBMSs und erfordern des-
halb neben einem Mehraufwand bei der Entwicklung oft auch eine aufwéndige Umwandlung
der DBMs.

In diesem Abschnitt wird ein Suchbaum zur Speicherung von Uhrenstanden auf der Basis
von Hyperpolyedern vorgeschlagen. Dazu werden im ersten Abschnitt Suchbdume definiert
und gezeigt, wie Informationen aus Suchbdumen gelesen werden kénnen. Der Aufbau von
Suchbdumen ist Thema des anschliefenden Abschnittes.

5.2.1 Definition

Fur die Definition von Suchbdumen wird das Komplement eines Hyperpolyeders benétigt.

Definition 5.17. Das Komplement C7 eines Hyperpolyeders# = 81 A ... A Bn ist definiert als:

Ch:= Cﬁl/\.../\C,Bn

Das Komplement eines Hyperpolyeders 7 entspricht nicht der Invertierung von #, d.h. [C#] #
go\ [n]. Die Invertierung ist nicht allgemein durch einen einzigen Hyperpolyeder darstellbar.
Aus Definition 5.17 ergibt sich folgendes Korollar.

Korollar 5.18. Fir aller gilt: [a] u [Cx] = QY gdw. 7 hochstens eine Beschrankung besitzt.

Definition 5.19 (Suchbaum, Hiille). Ein SuchbaumS ist ein Tupel (E, K, U, M, m, bound, split)
wobei U eine Menge von Uhren und H die Menge aller Hyperpolyeder Gber U ist und
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" 4_: <] — bound:u;<4nl<uAun,<4Al1<u,
4 .7 —— split:  u;<3A2<u,
v /—=& m: {a}
G RN —;' .......................... * *
v U Jv | bound: bound:
[ T split:  u,<3 split:
|
| m: {b] 0
. |
I L | — - bound:u;-u,<-1 bound:
| ; . |:|:|:| split: E split:
1 2 3 4 m:  {c} m:

Abbildung 5.2: Beispiel fur einen Suchbaum.

(E, K) ein geordneter Bindrbaumist,
M eine beliebige Menge von Markierungen ist,

m: E — P(M) jeder Ecke eine Menge von Markierungen und

e bound : E — H sowie
e split : E — H jeder Ecke einen Hyperpolyeder zuordnet.

Die Wurzel des Binarbaumeswird mit root bezeichnet. Die Menge aller Blatter ist leaves C E.
Die Kinder einer inneren Ecke e € E \ leaves werden in ein linkes Kind I(e) bzw. rechtes Kind
r(e) unterschieden.

Die Hulle hull(e) einer Ecke ist wie folgt definiert:
e hull(root) = bound(root)
e hull(I(e)) = hull(e) N bound(I(e)) N split(e)
e hull(r(e)) = hull(e) N bound(r(e)) N Csplit(e)
Fir jede Ecke e € E muss gelten: hull(e) # @.

Beispiel 5.20. In Abbildung 5.2 ist rechts ein einfacher Suchbaum dargestellt. Der Suchbaum
enthalt drel Blatter und zwei innere Ecken. Jede Ecke des Suchbaumes entspricht einem Recht-
eck in der rechten Abbildung, das linke und rechte Kind ist bei inneren Ecken jewells durch
einen Pfell markiert. Die Attribute bound, split und m sind flr jede Ecke angegeben.

Links sind die im Suchbaum vor kommenden Beschréankungen in einem Uhrenstandsdiagramm
eingezei chnet. Entgegen der Ublichen Konvention markieren unter schiedliche Linienmuster die
ver schiedenen bound- und split-Attribute der Ecken. Die entsprechenden Linienmuster sind auf
der rechten Seite an den dazugehorigen Attributen zu finden.
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5 Symbolische Darstellung von Zeitzustdnden

Die Hulle von Ecken wird wéhrend der Traversierung eines Suchbaumes bestimmt und muss
nicht explizit gespeichert werden. Die Hulle des Blattes I(I(root)) ist in Abbildung 5.2 links
senkrecht schraffiert dargestellt und kann folgender mal3en abgeleitet werden:

hull(root) =u; —ug <4 AUy —U; <=1 AU —Ug<4AUy—U < -1
hull(I(root)) =u; —ug <3 AUy —U; <=1 AU —Ug <4 AUy—Up < -2
hull(I(I(root))) =u; —up <3 AuUg—U; < -1 AU — Uy <3 AUg—Up < —2A

up—up, <-1
=Ug—U; <-1AUW—-U<3AU—-U<-1

Die Hulle des Blattes r(I(root)) ist waagerecht schraffiert und die Hille des Blattes r(root)
gepunktet markiert. Die Schraffuren sind jewells als Quadrate in den Blattern des Suchbaumes
eingezei chnet.

In der Analyse von Zeitsystemen verknlpft ein Suchbaum die erreichbaren Uhrenstéande eines
Zustandes mit deren Nachfolgern. Entsprechend ordnet ein Suchbaum jedem Blatt einen Hy-
perpolyeder, die Hulle des Blattes, sowie eine Menge von Markierungen zu. Zur Indizierung
der Bléatter werden die Hullen der Kinder einer inneren Ecke e durch split(e) getrennt und sind
uberschneidungsfrei. Es folgt, dass die Huillen aller Kinder ebenfalls Giberschneidungsfrei sind.

Statt indizierte Hyperpolyeder direkt in den Blattern des Suchbaumes zu speichern, sind Be-
schrankungen, die flr alle Kinder einer Ecke gelten, nur einmalig in dieser Ecke enthalten. Das
ermoglicht eine effektivere Traversierung des Suchbaumes, da die Menge moglicher Uhren-
stdnde so frih wie mdglich durch bound(e) eingeschréankt wird, zudem werden Beschrankung-
en, die von mehreren Kindern verwendet werden, nur einmalig betrachtet und gespeichert.

Entsprechend wird mit Markierungen verfahren. Markierungen, die alle Blatter unterhalb einer
inneren Ecke enthalten, werden in dieser Ecke gespeichert. Dieses Vorgehen reduziert den
Speicherbedarf, wenn Markierungen mehrfach vorkommen.

Dass die Hullen der Bléatter unter einer Ecke von der Hulle dieser Ecke tberdeckt werden, stellt
folgendes Korollar sicher:

Korollar 5.21. Aus der Definition der Hille folgt sofort, dass hull(I(€)) < hull(e) und ferner
hull(r(e)) < hull(e) und damit allgemein die Hille einer Ecke die Hillen aller Nachfahren
einschlieft.

Unter Ausnutzung dieser Eigenschaft kann im Folgenden ein Algorithmus entwickelt werden,
der fir einen gegebenen Hyperpolyeder prift, ob dieser vollstandig tiberdeckt wird.

5.2.2 Uberdeckung

Fir die Anwendung von Suchbdumen zur Analyse von SPS-Zeitautomaten sind vor allem
zwei Operationen wichtig: Festzustellen, ob ein Hyperpolyeder vollstandig von den Hyper-
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5.2 Suchbdume

Algorithmus 5 Uberdeckung incl(e, 77) — {true, false}
11 if # < bound(e) then

12 J/ invariant: 7 < hull(e)

13 if ec leavesV [i] = @ then

14 return true

15 end if

16 if [ N split(e)] U [ N Csplit(e)] = [A] then

17 return incl(I(e), % N split(e)) A incl(r(e), 7 N Csplit(e))
18 end if

19 end if

20 return false

polyedern eines Suchbaumes uberdeckt wird und die Markierungen zu ermitteln, die einem
Hyperpolyeder zugeordnet wurden. Beide Operationen sind vergleichsweise einfach imple-
mentierbar.

Definition 5.22 (Uberdeckung). Ein Suchbaum S Uiberdeckt einen Hyperpolyeder 7 gdw. gilt:
[ c | [hiE]

ecleaves

Algorithmus 5 stellt eine Funktion incl(e, 7z) dar, welche feststellt, ob ein Hyperpolyeder 7 von
einer Ecke eeines Suchbaums tiberdeckt wird. In Zeile 16 wird gepruft, ob der Hyperpolyeder
7 durch split(e) und Csplit(e) vollstandig tiberdeckt wird.

Lemma 5.23. Sai U eine Menge von Uhren, S ein Suchbaum tiber U und 7 ein Hyper polyeder
Uber U. Algorithmus 5 berechnet dann, ob Uberdeckung 7 von S tiberdeckt wird.

Beweis. Da hull(root) = bound(root) (Definition 5.19) und 7 < bound(root) (Zeile 11) gilt die
Invariante in Zeile 12 flr die Wurzel. Fur alle weiteren Ecken folgt die Invariante aus Zeile 11
und Zeile 17 sowie der Definition der Hiille. Gilt die Invariante nicht, folgt aus Korollar 5.21,
dass mindestens ein Uhrenstand existieren muss, der von keinem Blatt Giberdeckt wird.

Handelt es sich bei der betrachteten Ecke e um ein Blatt, folgt aus der Invariante die Uber-
deckung von 7. Da der leere Hyperpolyeder in jedem anderen Hyperpolyeder enthalten ist,
existiert eine Uberdeckung fir alle Ecken, wenn [#] = @ (Zeile 13).

Existiert ein Uhrenstand v € #, so dass v ¢ split(e) U Csplit(e), enthalt weder die Hiille
des linken, noch die Hulle des rechten Kindes und somit auch kein Blatt diesen Uhrenstand
(Zeile 16). In Zeile 17 gilt andernfalls, dass 7 < hull(e) (Invariante), e eine innere Ecke ist
(Zeile 13) und [7] < [split(e)] U [Csplit(e)] (Zeile 16). Demnach muss jeder Uhrenstand von
i entweder vom linken oder rechten Kind tGberdeckt werden. Dies wird in Zeile 17 schlie3lich
durch rekursiven Aufruf gepruft. O
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5 Symbolische Darstellung von Zeitzustdnden

Algorithmus 6 Uberschneidung get(e, 7)) —» M

1 if 2N bound(e) # @ then
2 if e € leaves then

3 return m(e)

4 end if

5 return m(e) U get(I(e), % N split(e)) U get(r(e), i N Csplit(e))
6 endif

7 return @

Anmerkung 5.24. Das algorithmische Prinzip zur Ermittlung der Uberdeckung eines Hyper-
polyeders kann auch fur andere Operationen auf Suchbaumen verwendet werden. In Algorith-
mus 6 ist ohne Beweis als Beispiel dargestellt, wie zu einem Hyper polyeder 7 alle Markierun-
gen eines Suchbaumes ermittelt werden kdnnen, die von 7 Uberschnitten werden.

Unter der Annahme, dass split(e) nur eine Beschrankung enthélt, ist die Bestimmung, ob 7
scharfer als bound(e) ist, mit O(|U3|) die komplexeste Operation in incl(e, 7). Da im schlech-
testen Fall alle Ecken eines Suchbaumes S besucht werden, kann die Laufzeit von incl(root, %)
fiir S mit O(|E||U|®) abgeschatzt werden.

In der Praxis werden selten alle Blatter eines Suchbaumes von einem Hyperpolyeder tber-
deckt. Fur die Aufzahlung der Zusténde eines Zeitsystems ist die Feststellung, ob ein Hyper-
polyeder nicht Gberdeckt wird und besucht werden muss, relevanter. In diesem Fall kann die
Suche bei einem Suchbaum oft sehr friih abgebrochen werden wéhrend beispielsweise eine
Liste von Differenzgrenz-Matrizen komplett durchsucht werden muss.

Im folgenden Abschnitt wird gezeigt, wie ein Suchbaum aufgebaut wird.

5.2.3 Einfugen

Die Darstellung einer Menge von Zonen mit Hilfe von Suchbdumen ist nicht eindeutig, d.h. es
kodnnen mehrere Suchb&ume existieren, die ein und dieselbe Menge von Zonen représentieren.
Das konkrete Aussehen des Suchbaums hdngt von der zum Einfuigen verwendeten Funktion
ab. Diese kann zum Teil Freiheitsgrade wie verschiedene mdgliche Splitdimensionen beim
Aufbau des Suchbaums nutzen, um dessen Aussehen zu beeinflussen.

Im Folgenden wird eine einfache Variante zum Einfligen von Paaren der Form (%, N) in einen
Suchbaum vorgestellt und bewiesen. Das Einfligen erfolgt rekursiv, beginnend mit der Wurzel.
Dabei wird unterschieden, ob es sich bei der Ecke, in die (7, N) eingefiigt werden soll, um ein
Blatt oder eine innere Ecke handelt. Dieser Umstand ist in Algorithmus 7 zu sehen.

Fir die Implementierung der eigentlichen Einfligeoperationen wird eine Operation bendtigt,
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5.2 Suchbdume

Algorithmus 7 insert(e, 72, N)
1 ifeeleavesthen
insertLeaf (e 71, N)

2
3 else

4 insertlnner (e, 72, N)
5 endif

die aus einem Hyperpolyeder alle Beschrankungen entfernt, die in einem zweiter Hyperpoly-
eder enthalten sind. Diese Operation wird als Differenz zweier Hyperpolyeder bezeichnet.

Definition 5.25 (Differenz). Seien #i; und 7, zwei Hyperpolyeder Uber einer Menge U von
Uhren. Der Hyper polyeder

m\hy:= [\ g

Bi-ieny:pi-ign,

wird als Differenz von 7i; und 7, bezeichnet.

Algorithmus 8 fugt einen Hyperpolyeder 7 mit der Markierung N in einen Suchbaum ein,
dessen Wurzel ein Blatt ist. Es mussen das Blatt e, dessen Hiille hull(e) und Markierung m(e)
bekannt sein.

Beim Einfligen eines Hyperpolyeders in ein Blatt e werden drei Félle unterschieden:

1. Der erste Fall ist in Abbildung 5.3 dargestellt: Die Hiille von e und der einzufiigende Hy-
perpolyeder berschneiden sich nicht. In diesem Fall wird die Menge % der Beschrén-
kungen von 7 ermittelt, die als Splitbeschrankungen in Frage kommen. Anschliel3end
werden zwei Bléatter erzeugt: I(e) enthalt alle Zeitzustdnde von 7, r(€) enthalt die Zeitzu-
stdnde von e. Eine neue Wurzel enthélt als Splitbeschrdnkungen die Beschrdnkungen aus
9H;. AbschlieBend werden noch alle Beschrankungen, die sowohl das linke als auch das
rechte Blatt beschranken in bound(root) tbernommen und aus den Kindecken entfernt.
Der entstandene Suchbaum ist in Abbildung 5.4 abgebildet.

2. Der zweite Fall ist in Abbildung 5.5 dargestellt: Die Hulle von e und 7 tUberschneiden
sich, sind aber nicht gleich. In diesem Fall enthélt die Menge H, alle Beschrankungen,
die als Splitbeschréankung in Frage kommen. Es werden wie im ersten Fall zwei Blat-
ter konstruiert, wobei eine beliebige Beschrankung aus H, als Splitbeschrankung ver-
wendet wird. Die Wahl der Splitbeschrankung hat dabei Einfluss auf die Anzahl neuer
Blatter, die erzeugt werden missen.

Das rechte Blatt enthalt denjenigen Teil der Hiille von e, der 7 nicht schneidet, das linke
Blatt entsprechend den Teil der Hulle, der 7 schneidet. Da das linke Blatt weiterhin
h schneidet, wird Algorithmus 8 fir das linke Blatt rekursiv aufgerufen. Danach wird
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5 Symbolische Darstellung von Zeitzustdnden

Algorithmus 8 insertLeaf (e i, N)

1 H, ={Beh:hul(e) < Cp

2 7’{2a = {ﬁ e hi: =(hull(e) < ,3)}

3 Hp ={Behull(E):-(rp)}

4 if H, +# @ then

5 /| Erster Fall

6 split(e) = Nger, B

7 invariant 1: 7 < split(e) A hull(e) < Csplit(e)
8 hull(l(e)) =h

9 hull(r(e)) := hull(e)

10 m(l(e)) =N

11 m(r(e)) = m(e)

12 else if H,, # @ then

13 /| Zweiter Fall

14 choose BeH,,

15 split(e) =

16 hull(I(e)) := hull(e) N split(e)

17 hull(r(e)) := hull(e) N Csplit(e)

18 m(l(e)) = m(e)

19 m(r(e)) = m(e)

20 insertLeaf (1(e), i1, N)

21 else if Hy, # @ then

22 /| Zweiter Fall, wobei hull(e) und 72 sowie m(e) und N vertauscht werden
23 else

24 J/ Dritter Fall

25 m(e) := m(e) UN

26 return

27 end if

28 invariant 3:  hull(I(e)) < split(e) A hull(r(e)) < Csplit(e)
29 hull(e) = hull(I(e)) @ hull(r(e))

30 // Entferne mehrfache Beschrankungen und Markierungen.
31 bound(e) := hull(e)

32 bound(l(e)) = hull(l(e)) \ (bound(e) N split(e))
33 bound(r(e)) := hull(r(e)) \ (bound(e) N Csplit(e))

34 m(e) = m(l(e)) N m(r(e))
35 m(l(e) =m(l(e)) \ m(e)
36 m(r(e)) =m(r(e)) \ m(e)
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[5)

U

Y

up

— bound:u;<BAl<uAu<4A3<u,

E split:

m: {a}

h:  3<uAudal<uAau,<?
M: {ab}
—-— Hp: {3<u,w=2}

— bound:u;<4Al<uAu<dnl<u,
—— split:  3<uyAu,<2

m: {a}
v
bound: | [ - bound:3<u,
split: g split:
m: {b} m: {}

Abbildung 5.4: Einfligen eines neuen Hyperpolyeders in einen Suchbaum, Ergebnis erster

Fall.
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u, 4 | — bound:u;<BAl<u Au<4nl<u,
I "
4 ! E split:
: v m: {a}
. 1
. : |:|:|:| h:  2<uAaudnl<upau<2
24— \ o M: {a}
T
Lt
- :—>
| >

Abbildung 5.5: Einfligen eines neuen Hyperpolyeders in einen Suchbaum, zweiter Fall.

u A - - — bound:u;<4Al<u Au<4Al<u,
4 —— split: w2
v m:* {a} ;
3 bound: | [ - bound:u;<3

ol e [T] split: ] split:
Y m: {} m: {}

[
>

1 2 3 4 w

Abbildung 5.6: Einfiigen eines neuen Hyperpolyeders in einen Suchbaum, Ergebnis zweiter
Fall.
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bound(root) wieder wie im ersten Fall aufgebaut. Das Ergebnis des Einfligens ohne den
rekursiven Aufruf ist in Abbildung 5.5 dargestellt.

Ein Sonderfall tritt auf, wenn 7 die Hiille von e komplett enthélt. In diesem Fall existiert
keine geeignete Splitbeschrankung in 7, sondern nur in der Hulle von e, weshalb dieser
Fall mit H;, gesondert betrachtet wird.

3. Im dritten Fall sind 7 und die Hulle von e gleich. Dann muss lediglich die Markierung
von e angepasst werden.

Es gilt folgendes Lemma:

Lemma 5.26. Gegeben sei ein Suchbaum S, dessen Wurzel ein Blatt ist. Dann berechnet Al-
gorithmus 8 eine Suchbaum 8’ so dassfir alle Blatter ¢ von S’ gilt:

L) [huil(@)] = [hull@] U [7] (5.7)

€ cleaves
hull(¢) < 7 = N € m(€) (5.8)
hull(e) < hull(e) = m(e) € m(¢) (5.9)

Beweis. Es werden drei Félle unterschieden: 1. 7 und hull(e) tGberschneiden sich nicht, 2. 7
und hull(e) Gberschneiden sich, sind aber nicht gleich und 3. 7 und hull(e) sind gleich. Ent-
sprechend ist #; die Menge derjenigen Beschrankungen von 7, die 7 und hull(€) exakt trennen
und H,,,, die Mengen der Beschrankungen von 7 bzw. hull(e), die den jeweils anderen Hyper-
polyeder schneiden.

1. Da# < B und hull(e) < Cp fir alle Beschrankungen 8 € H; gilt, folgt Invariante 1. Im
Weiteren werden zwei Blatter I(e) und r(e) erzeugt und deren Hullen und Markierungen
bestimmt. Aus den Zeilen 8 und 9 folgt [hull(I(€))] U [hull(r(e))] = [hull(e)] U [#] und
damit Behauptung 5.7. Ferner kann hull(I(€))< 7 aus Zeile 8 sowie N € m(l(€)) aus Zeile
10 gefolgert werden, wodurch mit Invariante 1 Behauptung 5.8 bewiesen wird. Analog
kann mit Behauptung 5.9 und den Zeilen 9 und 11 verfahren werden.

2. Es wird angenommen, dass eine Beschrankung B € 7 existiert, so dass —(hull(e) < B).
Da Fall 1 nicht zutrifft, gilt H; = @ und es folgt —~(hull(e) < CB). Mit split(e) = S
(Zeile 15) und hull(e) # @ (Definition 5.19) ergibt sich flr die zwei erzeugten Blatter
hull(I(e)) = hull(e) N split(e) # @ und hull(r(e)) = hull(e) N Csplit(e) # @ sowie
[hull(I(e))] U [hull(r(e))] = [hull(e)] (Zeilen 16 und 17), ferner m(I(e)) = m(e) (Zeile
18) und m(r(e)) = m(e) (Zeile 19), weshalb I(e) und r(e) die Hille hull(e) auf m(e)
abbilden.

Mit 72 < split(e) und dem Bekanntsein der Hulle hull(I(e)) und Markierung m(l(€)) des
linken Blattes sind alle Voraussetzungen erfillt, um 7 in I(e) einzufligen (Zeile 20). Aus
hull(I(e)) = hull(e) N split(e) und Zeile 15 folgt hull(I(e)) < B, weshalb 8 weder in
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H,, noch in H;, von I(e) enthalten sein kann. Da zudem keine Beschrankungen in 7
eingefugt werden, kann Fall 2 nur endlich oft auftreten und schlieBlich muss Fall 1 oder
Fall 3 zutreften.

Gilt H,, = @, dann gilt fur alle Beschrankungen g € #: hull(e)< 8 und es folgt hull(€)< 7.
Ist hull(e) echt scharfer als 7, enthalt H,, mindestens eine Beschrankung und 7 kann
unter Nutzung dieser Beschrankung geteilt werden. Andernfalls gilt hull(e) = 7.

3. Gilt hull(e) = & folgt trivialerweise Behauptung 5.7 fiir e. Mit m(e) := m(e) U N (Zeile
25) folgt ferner Behauptung 5.8 und 5.9. Da hull(e) nicht veréndert wird, bleibt bounde
unverandert.

SchlieBlich muss garantiert werden, dass der neue Baum ein Suchbaum ist. Fir Fall 3 folgt dies
trivialerweise, da der Suchbaum im dritten Fall nicht verandert wird. Fur Fall 1 folgt Invariante
3 aus Invariante 1 sowie den Zeilen 8 und 9, flr den zweiten Fall aus hull(€) N split(e) < split(e)
und hull(e) n Csplit(e) < Csplit(e) (Zeilen 16 und 17). Aus Zeile 29 folgt ferner hull(l(e)) <
hull(e) und hull(r(e)) < hull(e). Damit ist die Suchbaumeigenschaft fur die Hillen von e, I(e)
und r(e) erfillt.

Aus den Zeilen 31, 32 und 33 folgt schliellich hull(e) = bound(e) sowie hull(I(e)) = hull(e) N
split(e) N bound(l(€)) und hull(r(€)) = hull(e) N Csplit(e) N bound(r (€)), womit e die Suchbau-
meigenschaften gemé&l Definition 5.19 erfillt. Entsprechend der Beschrankungen werden in
den Zeilen 34, 35 und 36 Markierungen aus m(I(e)) und m(r(e)) in m(e) zusammengefasst. O

Algorithmus 9 fugt einen Hyperpolyeder in einen Suchbaum ein, dessen Wurzel kein Blatt ist.
Dazu werden erneut drei Félle unterschieden:

1. Im ersten Fall wird 7 von einigen oder allen Beschrankungen aus split(e) beschrankt.
Die entsprechenden Beschréankungen sind in der Menge 7, enhalten.

Gibt es eine oder mehrere Beschrankungen in split(e), die nicht in #; enthalten sind, so
werden diese Beschréankungen aus split(e) entfernt und in bound(l(e)) bzw. bound(r(e))
eingefugt, um die Hullen der Kindecken nicht zu veréandern. Durch das Entfernen von
Beschrankungen aus split(e) muss 7 nicht zerteilt werden, sondern kann direkt in das
linke Kind eingefiigt werden. Nach dem Einfligen hat sich die Hulle des linken Kindes
eventuell vergroRert, weshalb im letzten Schritt auch die Hulle von e angepasst wird.

2. Der zweite Fall verhalt sich analog zum ersten, wobei 7 in die rechte Kindecke eingefiigt
wird.

3. Im dritten Fall existiert keine Beschrankung in split(e) oder Csplit(e), die # komplett
beschrankt. In diesem Fall wird 7 mit einer beliebigen Beschréankung aus split(e) zer-
teilt. AnschlieRend konnen die zwei Teile von 7 entsprechend in die linke bzw. rechte
Kindecke eingefugt werden. Zuletzt werden die Hullen wieder entsprechend angepasst.

Folgendes Lemma stellt die Korrektheit von Algorithmus 9 sicher:
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Algorithmus 9 insertlnner (e, i1, N)

1 // Wahle korrekte Splitdimension aus!
2 H, ={Besplit(e): g B}

3 H, ={Besplitte) : i< CB)

4 if H, # @ then

5 /| Erster Fall

6 split(e) = Nper B

7 invariant 1: 7 < split(e)

8 bound(l(e))  := bound(I(€)) N A gespiitenr4 B

9 bound(r(¢))  := bound(r(€) N Asesitenr. CB
10 invariant 2:  hull(I(e)) = hull ,re(I(€)) A hull(r(€)) = hull xe(r (€))
11 insert(l(e), 71, N)

12 else if H, # @ then

13 /| Zweiter Fall

14 split(e) = Npero B

15 bound(l(e))  := bound(I(€)) N Agespiitenrs, B
16 bound(r(e))  := bound(r(€)) N Agespitenrs, CB
17 insert(r(e), z, N)

18 else

19 J/ Dritter Fall

20 choose B € split(e)

21 split(e) =

22 bound(l(e))  := bound(l(€)) N Agesitie)s B’
23 bound(r(€))  := bound(r(€)) N Agcsiitiers CB’
24 invariant 2:  hull(I(e)) = hull ,re(I(€)) A hull(r(€)) = hull xe(r (€))
25 insert(l(e), 2 N split(e), N)

26 insert(r(e), 7 N Csplit(e), N)

27 end if

28 invariant 3:  hull(I(e)) < split(e) A hull(r(e)) < Csplit(e)
29 hull(e) := hull(I(e)) & hull(r(e))

30 // Entferne mehrfache Beschrankungen und Markierungen.
31 bound(e) := hull(e)

32 bound(l(e)) = hull(l(e)) \ (bound(e) N split(e))

33 bound(r(e)) := hull(r(e)) \ (bound(e) N Csplit(e))

34 m(e) = m(l(e)) N m(r(e))
35 m(l(e) =m(l(e)) \ m(e)
36 m(r(e) =m(r(e)) \ m(e)
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Lemma 5.27. Gegeben sei ein Suchbaum S, dessen Wurzel eine innere Ecke e ist, sowie ein
Hyperpolyeder 7 und eine Markierung N. Der Algorithmus 9 fiigt 72 dann in das linke und/oder
rechte Kind ein, wobei [7: N split(e)] U [ n Csplit(e)] = [#] gilt.

Beweis. Es werden drei Falle unterschieden: Der Hyperpolyeder 7 kann 1. entweder in das
linke oder 2. in das rechte Kind eingefuigt werden oder 7 muss 3. auf beide Kinder aufgeteilt
werden.

1. Es gibt mindestens eine Beschrankung g € split(e), so dass 7 < B. In diesem Fall folgt
Invariante 1 aus der Definition von #; und Zeile 6. Die Invariante 2 folgt aus der Defini-
tion der Hulle (Definition 5.19) und den Zeilen 8 und 9, wobei hull ,¢(€) die Hulle einer
Ecke vor Ausfuhrung von insert bezeichnet.

Da gemaR Invariante 1 7 die Hulle des rechten Kindes nicht schneidet, folgt die Behaup-
tung fir r(e). Durch Einfiigen von 7 in |(e) (Zeile 11) wird die Behauptung fiir das linke
Kind sichergestellt. Da ein Suchbaum nur endlich viele innere Ecken besitzt, kann dieser
Fall nur endlich oft auftreten.

2. Es gibt mindestens eine Beschrankung 8 € split(e), so dass 7 < Cp. Der Beweis die-
ses Falles gestaltet sich analog dem ersten Fall, wobei 7 < Csplit(e) gilt und 7 in r(e)
eingefugt wird.

3. GiltH; = @ und ‘H, = @, schneidet jede Beschrankung B € split(e) den Hyperpolyeder
7. Aus Zeile 21 folgt [ n split(e)] U [ n Csplit(e)] = [#] sowie Invariante 2 aus den
Zeilen 22 und 23. In den Zeilen 25 und 26 wird schliel3lich 7 N split(e) in das linke und
7 N Csplit(e) in das rechte Kind eingefiigt.

Nach dem Einfugen von 7 in die Kindecken sind deren Hullen mdglicherweise erweitert. In-
variante 3 folgt fur Fall 1 und 2 aus Invariante 1 und Invariante 2, fir den dritten Fall aus
7N split(e) < split(e) und 72N Csplit(e) < Csplit(e) sowie Invariante 2. Aus Zeile 29 folgt ferner
hull(l(e)) < hull(e) und hull(r(e)) < hull(e). Damit ist die Suchbaumeigenschaft fir die Hullen
von e, 1(e) und r(e) erfullt. Aus den Zeilen 31, 32 und 33 folgt schliellich hull(e) = bound(e)
sowie hull(I(e)) = hull(e) N split(e) N bound(l(e)) und hull(r(e)) = hull(e) N Csplit(e) N
bound(r (e)), womit e die Suchbaumeigenschaften geméal Definition 5.19 erfullt. Entsprechend
der Beschréankungen werden in den Zeilen 34, 35 und 36 Markierungen aus m(I(e)) und m(r(e))
in m(e) zusammengefasst. O

Mit den Lemmata 5.26 und 5.27 kann die Korrektheit von Algorithmus 7 sichergestellt werden:

Satz 5.28. Fur einen beliebigen Suchbaum S sowie ein Hyper polyeder 7 und eine Markierung
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5.3 Zusammenfassung

N erzeugt Algorithmus 9 einen Suchbaum S’, fur dessen Blatter gilt:

L) [huii(@)] = [hull@] U [7]

€ eleaves
hull(¢) < n = N € m(¢)
hull(e) < hull(€) = m(e) < m(¢)

Beweis. Die Behauptung folgt aus den Lemmata 5.26 und 5.27 sowie Zeile 1 in Algorithmus
9. O

Anmerkung 5.29. Die vorgestellten Algorithmen zum Einfligen von Hyper polyedern in Such-
baume lassen sich auf vielfaltige Weise verbessern. Esist beispiel sweise moglich, durch Wahl
geeigneter Splitbeschrankungen die Gesamtzahl der entstehenden Blétter zu reduzieren. Ei-
ne weitere wichtige Vlerbesserung ist das Zusammenfassen von Bléattern, deren Hillen durch
einen Hyperpolyeder dargestellt werden konnen. In praktischen Versuchen konnte durch diese
Mal3nahme die Eckenzahl von Suchbdumen stark reduziert werden.

5.3 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurden die zur Umsetzung der Analyse und Translation Validation von
SPS-Zeitautomaten notwendigen Datenstrukturen vorgestelit.

Hyperpolyeder sind eine verallgemeinerte Darstellung von einzelnen Beschrankungen bis hin
zu kompletten Differenzgrenz-Matrizen. Spezialfalle, wie normalisierte Differenzgrenz-Matri-
zen (Differenzgrenz-Matrizen, die nur Grenzbeschrankungen enthalten) oder Minimaldarstel-
lungen (Mengen von Minimalbeschrankungen) wurden mit Hyperpolyedern in einer Daten-
struktur zusammengefasst.

Da nur die notwendigen Beschréankungen gespeichert und bei Operationen betrachtet werden,
sind viele Operationen effizienter und im schlechtesten Fall genauso effizient wie mit Diffe-
renzgrenz-Matrizen umsetzbar. Die zeitaufwandige Normalisierung von Differenzgrenz-Mat-
rizen entfallt zudem teilweise.

Der grofite Vorteil von Hyperpolyedern ist jedoch, dass sie in Indexstrukturen weiterverwendet
werden konnen. Damit sind Hyperpolyeder eine einheitliche Datenstruktur fur die Analyse
von SPS-Zeitautomaten und die Indizierung besuchter Zonen.

Als Indexstruktur wird ein bindrer Suchbaum vorgeschlagen, da Entscheidungsdiagramme zur
Darstellung von Zonengraphen nur bedingt geeignet sind. Jede innere Ecke des Suchbaums
teilt die besuchten Zeitzustdnde in zwei Uberschneidungsfreie Kindecken. Die Bléatter des
Suchbaums enthalten die besuchten Zeitzustdnde. Folgende MalRnahmen erhdhen die Effizi-
enz von Suchbdumen gegentiber Entscheidungsdiagrammen oder anderen Datenstrukturen:
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5 Symbolische Darstellung von Zeitzustdnden

1. Fur jede Ecke grenzt eine Hulle die Menge erreichbarer Zeitzustdnde weiter ein. Die
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Hille enthalt Beschrankungen, die fiir alle Kinder gelten und speichert diese nur einma-
lig. Die Anzahl gespeicherter Beschrankungen sinkt dadurch und viele Beschréankungen
werden bei Such- oder Einfiligeoperationen nur einmalig betrachtet. Nach dem gleichen
Prinzip wird mit Markierungen verfahren.

Hyperpolyeder werden zur Speicherung von Hullen und zum Trennen der Zeitzustén-
de der Kinder verwendet. Dadurch kdnnen im Gegensatz zu anderen Indexstrukturen
Zeitzustande nicht nur durch eine, sondern mehrere Beschrankung getrennt werden.
Durch diese Malinahmen und die Verwendung von Hullen kénnen in jeder Ecke ei-
nes Suchbaums mehr Zeitzustdnde ausgeschlossen werden, als beispielsweise bei den
bekannten Entscheidungsdiagrammen. Damit wird die Anzahl der Suchbaumecken und
-beschrankungen reduziert.

Hyperpolyeder werden einheitlich zur Analyse und Indizierung eingesetzt. Dadurch sind
keine zusétzlichen Operationen fir Indexstrukturen notwendig und eine zeitaufwandige
Konvertierung zwischen Differenzgrenz-Matrizen und Indexstruktur entfallt.



6 Praktische Umsetzung

Wesentliches Ziel dieser Arbeit ist der praktische Nachweis der Korrektheit einer Uberset-
zung. Dazu wurden die in den vorangegangenen Kapiteln beschriebenen Techniken praktisch
umgesetzt. Das entstandene Programmpaket erlaubt es, ein TNCES-Modell und ST-Programm
miteinander zu vergleichen.

Das Programm arbeitet in drei Schritten:

e Im ersten Schritt werden TNCES-Modell und ST-Programm in SPS-Zeitautomaten um-
gewandelt. In diesem Schritt verhalt sich das Programm &hnlich einem Ubersetzer. Die
erzeugten SPS-Zeitautomaten kdnnen auch zur Implementierung des TNCES-Modells
auf einer Steuerung genutzt werden.

e Im zweiten Schritt werden die Zonengraphen der SPS-Zeitautomaten aufgebaut und an-
gezeigt. Dabei ist es moglich, zwischen verschiedenen symbolischen Repréasentationen
zu wahlen, zudem werden Zykluszeiten beachtet. Das Programm verhélt sich in diesem
Schritt ahnlich einem Modellprufer und muss nur noch um eine Komponente zur Pri-
fung von Eigenschaften auf den erzeugten Zonengraphen erweitert werden.

e Im dritten Schritt werden die Zonengraphen miteinander verglichen. In diesem Schritt
findet die eigentliche Translation Validation statt.

Bedingt durch die hohe Komplexitat wurde bei der Entwicklung Wert auf die praktischen
Durchfiihrbarkeit und einfache Umsetzung gelegt, die Geschwindigkeit war zweitrangig.

Im Folgenden wird beispielhaft gezeigt, wie eine praktische Translation Validation aussehen
kann. Dazu wird im ersten Abschnitt ein TNCES-Modell fir eine einfache Ampelsteuerung
sowie der daraus erzeugte SPS-Zeitautomat vorgestellt. Im zweiten Abschnitt wird das dazu-
gehorige ST-Programm entwickelt. Im dritten Abschnitt wird gezeigt, wie die Zonengraphen
der SPS-Zeitautomaten aufgebaut werden konnen. Im letzten Abschnitt wird schlief3lich die
Translation Validation durchgefiihrt.

6.1 TNCES-Modelle

TNCES sind fiir die Entwicklung von Steuerungen konzipierte Petrinetze, die in [Thi02] de-
finiert wurden. TNCES zeichnen sich durch ihren modularen Aufbau aus, der es erlaubt, eine
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6 Praktische Umsetzung

Steuerung aus mehreren Komponenten zusammenzusetzen. Insbesondere ermoglicht der mo-
dulare Aufbau die Modellierung von Steuerung und gesteuertem Prozess, was z.B. bei der
Modellprifung ausgenutzt werden kann, um die Anzahl zu untersuchender Zustande zu be-
grenzen.

Die Verbindung der einzelnen Module untereinander erfolgt durch sogenannte Ereignis- und
Bedingungskanten:

Ereigniskanten verbinden eine Quell- und eine Zieltransition miteinander. Die Zieltransition
darf nur dann schalten, wenn die Quelltransition schaltet.

Bedingungskanten verbinden einen Quellplatz mit einer Zieltransition. Die Zieltransition
darf nur dann schalten, wenn der Quellplatz eine Marke enthélt.

Sperrkanten verbinden wie Bedingungskanten einen Quellplatz mit einer Zieltransition. Im
Gegensatz zu Bedingungskanten darf die Zieltransition nur dann schalten, wenn der
Quellplatz keine Marken enthalt.

Eine Besonderheit von TNCES sind Zeitbedingungen, die in folgendem Beispiel erlautert wer-
den.

6.1.1 Beispiel einer Ampelsteuerung

Abbildung 6.1 stellt ein vereinfachtes TNCES-Modul zur Steuerung einer Ampel grafisch dar.
Gesteuert werden eine Auto- und FulRgangerampel, wobei beide Ampeln die gleiche Fahrt-
bzw. Laufrichtung besitzen, d.h. zeitgleich Grun anzeigen. Zur Steuerung einer Kreuzung wer-
den deshalb zwei Module bendtigt.

Die FulRgdngerampel besitzt einen Berlihrungssensor, der anzeigt, ob ein Fullgénger die Stralie
uberqueren mochte. In diesem Fall schalten sowohl die Auto- als auch die FuRgangerampel auf
Grun. Wartet kein FuBganger, schaltet nur die Autoampel auf Griin und die Griinphase verkdirzt
sich.

Die Platze des Moduls repréasentieren die unterschiedlichen Ampelphasen, Rots, Gelba usw.
entsprechen den Farben der Auto-, Rote und Gring denen der FulRgangerampel. Ausgange
des Moduls wurden aus Griinden der Ubersichtlichkeit nicht eingezeichnet. Die Verwendung
von Transitionen und Flusskanten entsprechend den bei Petrinetzen tUblichen Konventionen
[Rei82].

Jeder Platz des Moduls besitzt ein Alter. Das Alter des Platzes ist die Zeit, die seit der letz-
ten Anderung der Markenzahl des Platzes vergangen ist. Zeitbedingungen wurden in Inter-
vallschreibweise an den Flusskanten notiert, Zeiteinheit sind Sekunden. Wurde kein Intervall
angegeben, wird implizit [0; inf] angenommen. Eine Transition darf nur dann schalten, wenn
das Alter der Platze innerhalb der angegebenen Intervalle ist. Beispielsweise wird der Platz
Grina frihestens 2 Sekunden nach dem Platz RotGelb, markiert.
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6.1 TNCES-Modelle
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Abbildung 6.1: Modell einer Auto- und FuRgangerampel.

Das abgebildetet Modul besitzt zwei Eingénge, Ea und Eg. Zur Auswertung der Eingénge
sowie zur Abstimmung der Auto- und Fulgdngerampel wurden Ereignis-, Bedingungs- und
Sperrkanten eingesetzt:

e Der Eingang Ex dient der Steuerung der Rotphasen zweier Ampelmodule und zeigt an,
ob sich das zweite Ampelmodul im Zustand Rot 5 befindet. Durch eine Bedingungskante
von Ea nach t;4 wird sichergestellt, dass das Modul nur dann RotGelb, markiert, wenn
EA aktiv ist.

e Der Eingang Eg ist mit dem Berlhrungssensor der Fuligdngerampel verbunden und zeigt
an, dass ein FuRgénger die Strasse tberqueren mdchte. Die Bedingungskante von Er
nach t;g stellt sicher, dass Gring nur dann markiert wird, wenn Eg aktiv ist.

Ferner existiert eine Ereigniskante von t; nach t;. Die Ereigniskante garantiert, dass t;r nur
genau dann schalten darf, wenn t; 5 schaltet. Durch diese Manahme kann die FulRgangerampel
nicht unabhangig von der Autoampel Griin anzeigen. Das Verhalten von t;5 wird durch die
Kante nicht beeinflusst.

SchlieRlich existiert eine Sperrkante zwischen Gring und t3a. Die Transition t3a darf nur dann
schalten, wenn GrUng nicht markiert ist. Somit verlangert sich die Grinphase der Autoampel,
sobald auch die Fulgdngerampel auf Griin schaltet.
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6 Praktische Umsetzung

FUNCTION_BLOCK Ampel

VAR _IN
EF: BOOL;
EA: BOOL;
END VAR
VAR OUT
CRotA: BOOL;
CGelbA: BOOL;
(...)
END VAR
VAR
state: INT = 0;
CLOCKS: ARRAY[0..3] OF UDINT;
SEC: UDINT := 1000000000;
ZEITEN: ARRAY[0..3] OF UDINT := [15, 2, 10, 5];
END VAR
(...)

Programm 6.1: Implementierung der Ampelsteuerung in ST, erster Teil.

6.1.2 Umwandlung in einen SPS-Zeitautomaten

Um das TNCES in einen SPS-Zeitautomaten umzuwandeln, wurde ein Interpreter fir TN-
CES entwickelt. Dieser z&hlt die erreichbaren Markierungen des TNCES auf. Jede erreichbare
Markierung entspricht einem Zustand des spateren SPS-Zeitautomaten.

Die Nutzung eines Interpreters ist technisch anspruchsvoller als die direkte Umwandlung des
TNCES in einen SPS-Zeitautomaten, hat aber den Vorteil, nur die tatséchlich erreichbaren
Markierungen zu erzeugen. Die Zahl erreichbarer Markierungen liegt meist weit unter der
Anzahl moglicher Markierungen des Netzes, die exponentiell in der Anzahl der Platze steigt.

Der auf diese Weise erzeugte SPS-Zeitautomat ist in Abbildung 6.2 dargestellt.

6.2 Steuerprogramme

Es existieren verschiedene Mdglichkeiten, SPS zu programmieren. Die implementierte Trans-
lation Validation beschrénkt sich auf Steuerprogramme in Structured Text, ist aber auf andere
Sprachen erweiterbar. Steuerprogramme kdnnen modular aufgebaut werden, wobei jedes Mo-
dul Gber eine Anzahl von Eingangs- (VAR_IN) sowie Ausgansvariablen (VAR_OUT) verfligt.
Module kdnnen zudem interne Variablen (VAR) besitzen, die den internen Zustand des Moduls
darstellen.
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6.2 Steuerprogramme
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Abbildung 6.2: Aus dem Beispiel extrahierter SPS-Zeitautomat.
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6 Praktische Umsetzung

(...)
IF state = 0 AND EA AND NOT EF THEN
state = 1;

CRotGelbA := TRUE;
RESET_CLOCK(CLOCKS, state);
(...)
ELSE IF state = 3 THEN
IF GET_CLOCK(CLOCKS, state) >= ZEITEN[state ]+*SEC THEN
RESET_CLOCK(CLOCKS, state);

state = 0;
CRotA := TRUE;
END_IF;
ELSE IF state = 4 THEN
(.-

END_FUNCTION_BLOCK

Programm 6.2: Implementierung der Ampelsteuerung in ST, zweiter Teil.

Programm 6.1 stellt einen Ausschnitt aus der Variablendefinitionen des ST-Programms zur
Ampelsteuerung dar. Neben den Eingangsvariablen EF und EA werden Ausgangsvariablen
(CRot4, ...) sowie interne Variablen fir die Uhrenstdnde (CLOCKS), Zeitenbeschrankungen
(ZEITEN) und den Zustand der Ampel (state) definiert.

Fir die weitere Ampelsteuerung wurden in diesem Beispiel die Zustdnde und Zustandsuber-
gange des SPS-Zeitautomaten direkt implementiert. Dies ist beispielhaft in Programmaus-
schnitt 6.2 dargestellt.

Umwandlung

Der Aufbau und die Arbeitsweise des Steuerprogrammes ist fir die Translation Validation un-
erheblich. Beispielsweise kann das Steuerprogramm generisch beliebige TNCES interpretie-
ren oder das Verhalten eines TNCES direkt nachbilden. Eine weitere Moglichkeit ist die Im-
plementierung eines SPS-Zeitautomaten.

Zur Umwandlung eines Steuerprogramms in einen SPS-Zeitautomaten wurde ein Interpreter
flr Structured Text geschrieben. Der Interpreter versteht die wichtigsten Konstrukte von ST.
Beschréankungen bestehen bei der Behandlung von Uhren (Vgl. Abschnitt 3.1.4) sowie bei der
Umsetzung der umfangreichen Laufzeitbibliotheken.

Fur jede Belegung der internen Variablen eines ST-Moduls am Anfang eines Zyklus wird ein
Zustand des SPS-Zeitautomaten angelegt. Durch die Arbeitsweise einer SPS wird sicherge-
stellt, dass wahrend der Abarbeitung des Steuerprogramms Anderungen an Ein- oder Aus-
gangen keinen Einfluss auf den gesteuerten Prozess haben. Es ist deshalb nicht notwendig,
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6.3 Zonengraphen

Zwischenzustande des Steuerprogramms explizit zu modellieren.

Bei der Umwandlung eines Steuerprogramms in einen SPS-Zeitautomaten werden mehrere
Schritte durchlaufen:

e Aus dem ST-Programm wird mit dem Ubersetzerbauhilfsprogramm Coco/R ein attribu-
tierter Syntaxbaum erzeugt.

e Der Syntaxbaum dient als Eingabe fiir eine Abstrakte Zustandsmaschine (ASM). Diese
wird verwendet, um das Steuerprogramm beginnend mit dem Startzustand zu interpre-
tieren:

— Die ASM simuliert fur einen vorgegebenen Zustand einen Zyklus der SPS und
ermittelt die Menge moglicher Folgezustande. Welche Folgezusténde erreicht wer-
den kdnnen, hangt von der Eingangsbelegung und den Uhrenstéanden ab.

— Fir jeden unbekannten Folgezustand wird ein Zustand des SPS-Zeitautomaten er-
zeugt.

— Anschlieend werden flr jeden noch nicht besuchten Folgezustand die weiteren
Folgezustande ermittelt.

Ein wesentlicher Vorteil der Verwendung einer ASM ist die leicht nachzuvollziehende Seman-
tik und die leichte Erweiterbarkeit des Interpreters. Dieses Vorgehen ermdglicht zudem eine
leichte Anpassung des Interpreters an herstellerspezifische Unterschiede in der Syntax und
Semantik von ST.

6.3 Zonengraphen

In Abbildung 6.3 ist das Hauptfenster des Programmpakets zu sehen. Modell und Implementie-
rung sind auf der linken bzw. rechten Seite als XML- bzw. ST-Programm zu erkennen. Sowohl
Modell als auch Implementierung wurden automatisch in SPS-Zeitautomaten umgewandelt.

Um SPS-Zeitautomaten vergleichen zu kénnen, mussen deren Zonengraphen erzeugt werden.
Dazu wurde die Vorwartsanalyse aus Abschnitt 4.3 implementiert. Bei der Erzeugung der Zo-
nengraphen kann die untere und die obere Zykluszeit angegeben werden sowie die zu ver-
wendende Datenstruktur (Differenzgrenz-Matrizen oder Suchbdume) ausgewéhlt werden. Der
entsprechende Programmdialog ist in Abbildung 6.4 dargestellt.

Die folgenden Zeilen enthalten die Ausgabe fiir die Konstruktion des SPS-Zeitautomaten und
Zonengraphen fir das Ampelbeispiel als TNCES (AmpelAF_3.xml) sowie fir die dazugeho-
rige ST-Implementierung (AmpelAF_3.st).

Opening file: AmpelAF_3.xml

Trying to interpret as XML: ok.
Parsing TNCES module: ok.
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6 Praktische Umsetzung

5 TNCES Validator =Jod

File 1. CyclicTA 2. Zonegraph 3. Compare  Help

4 Model: Ampel&F_3 xml {{_ég Implementation: AmpelaF_3 st
<7xml version="1.0" encoding="150-3359-1" standalone="yes"?> l“ i [A
=module = [ | |IF skate = 0 AMD EA AND MCT EF THEM
<name =Ampel <fname: l_ stake =1
<place> CRobGelba 1= TRUE;
Zname sRoth <fnames RESET_CLOCK{CLOCKS, 17;
<maxTokens =1 <maxTokens = ELSE IF state =0 AMD EA AMD EF THEM
<tokens> 1 <ftokens> stake =4
</place= CRotGelbd = TRUE;
<place> CiaruenF 1= TRLUE;
<name =RobGelbd < name = RESET_CLOCK{CLOCKS, 1};
«maxTokens:=1</maxTokens > RESET_CLOCK{CLOCKS, O 3
«</place= ELSE IF state = 1 THEM IF GET_CLOCK{CLOCKS, 1) »= ZEITEM[1]*SEC THEM 0
<place= state 1=2;
<name =Gruend </name s Claruens, 1= TRUE;
«maxTokens:=1</maxTokens > RESET_CLOCK{CLOCKS, 1);
</place RESET_CLOCK(CLOCKS, 2);
<place= EMD_IF;
<name =Gelbd < names ELSE IF state = 2 THEM IF GET_CLOCK{CLOCKS, 2) == ZEITEM[2]*SEC THENM
<maxTokens =1 <maxTokens > stake =73
</place= CGelba = TRLUE;
RESET_CLOCK{CLOCKS, 2);
<transition <name =t 14 <name s < transition > r RESET_CLOCK{CLOCKS, 3); i
trancition®s #name =FA o fname s 2 e aneition | END IF; 1
Parsing THCES module: ok, [" |
Initializing Simulation: ok,
Building Stategraph: 48 zones visited.
Building Cyclic Timed Automaton: & skates build. L
Trying ko interpret as ¥ML: Ervor on line 1 of document @ Content is not allowed in prolog, Mested exception: Content is not allowed in prolog.
Trying tointetpret as Struckured Text... =
Creating temporary file: ok.
Parsing Structured Text: ok
Extracting cyclic timed automaton: & states build. | ]
]

Abbildung 6.3: Programmpaket zur Translation Validation von TNCES und ST-Programmen.
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6.3 Zonengraphen

Cycle Timebounds

Please specify the timebounds for the CTA
A cyclic timed automaton infinitely repeats the following cycle:
1. Fead input signalz and clock walues,

1. Switch state depending on clock walues and input signals,
3. Write output signals.

Within certain timebounds each cyele totes aw avbitvary crnount
of time for fts execution. Below you oy specify the lower and
uppar timebounds fov the exacution of eqch cycle.

The titnebounds are expected to be seconds. Check +|-gps if the
execution tine i3 always greater|less than the specified arnount,
unchecl if the execution time is greater|less or equal

Lower Bound Upper Bound

0.0 +eps Infinity | [] -eps

Please specify the data structure to use
(%) Hyperpolyeder Tree {recommended)
() Difference Bound Matrices List

[ 0K | [ abbrechen ]

Abbildung 6.4: Dialog zum Aufbau des Zonengraphen.

Initializing Simulation: ok.
Building Stategraph: 48 zones visited.
Building Cyclic Timed Automaton: 6 states build.

Enumerating zones: 430 zones visited in 1,531 seconds.
The zonegraph contains 94 polyhedra with 238 restrictions.

Opening file: AmpelAF_3.st

Trying to interpret as XML: Error on line 1 of document : Content is not ...
Trying to interpret as Structured Text...

Creating temporary file: ok.

Parsing Structured Text: ok

Extracting cyclic timed automaton: 6 states build.

Enumerating zones: 430 zones visited in 1,954 seconds.
The zonegraph contains 65 polyhedra with 188 restrictions.

Der Zonengraph des TNCES konnte durch die Verwendung von Suchbdumen mit 238 Be-
schrankungen, der Zonengraph des ST mit 188 Beschrankungen dargestellt werden. Werden
statt der Suchbaume DBMs zur Darstellung des Zonengraphen verwendet, erhoht sich die An-
zahl der Beschrankungen deutlich:

Enumerating zones: 430 zones visited in 1,282 seconds.
The zonegraph contains 430 polyhedra with 8600 restrictions.

Enumerating zones: 430 zones visited in 1,937 seconds.
The zonegraph contains 430 polyhedra with 8600 restrictions.
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= =y

Clock Mapping
Please specify a clock mapping
clodd0]
clock[3]
clock[1]
clock[#]
I (0] 4 ] [ abbrechen ]

Abbildung 6.5: Mapping zwischen den Uhren des TNCES und ST-Programms.

In diesem Fall werden zur Darstellung beider Zonengraphen jeweils 8600 Beschrankungen
bendtigt.

Zur Veranschaulichung wurde eine Bibliothek geschrieben, die einen Zonengraphen layoutet
und visualisiert. Die Abbildungen 6.6 und 6.7 stellen den Zonengraphen dar, der aus dem
TNCES der Auto- und Fuligdngerampel extrahiert wurde.

6.4 Translation Validation

Zur Umsetzung der Translation Validation wurde der Algorithmus aus Abschnitt 4.4.2 imple-
mentiert. Um den Vergleich auszufiihren muss ein Mapping der Uhren zwischen Quelle und
Ziel angegeben werden. Dieses Mapping ist in Abbildung 6.5 fir die aus dem TNCES-Modul
und ST-Programm extrahierten SPS-Zeitautomaten angegeben.

Danach versucht das System, eine Simulationsrelation auf den Zustanden der beiden SPS-Zeit-
automaten nachzuweisen. Gelingt dies, wird eine entsprechende Meldung ausgegeben:

Checking simulation relation...ok.
The following simulation relation was found:

0 simulates [Location #1: Tokens{GruenF: 0, GelbA: 0O, RotA: 1, RotGelbA: ®, RotF: 1, GruenA: 0}]
1 simulates [Location #2: Tokens{GruenF: 1, GelbA: 0O, RotA: O, RotGelbA: 1, RotF: 0, GruenA: 0}]
2 simulates [Location #6: Tokens{GruenF: 0, GelbA: ®, RotA: ®, RotGelbA: 1, RotF: 1, GruenA: 0}]
3 simulates [Location #3: Tokens{GruenF: 1, GelbA: ®, RotA: 0, RotGelbA: 0, RotF: 0, GruenA: 1}]
4 simulates [Location #4: Tokens{GruenF: 0, GelbA: 0, RotA: ®, RotGelbA: 0, RotF: 1, GruenA: 1}]
5 simulates [Location #5: Tokens{GruenF: ®, GelbA: 1, RotA: 0O, RotGelbA: ®, RotF: 1, GruenA: 0}]

Misslingt der Nachweis der Simulationsrelation, wird dies ebenfalls ausgegeben. Der Grund
des misslungenen Nachweises kann anschliefend durch eine Analyse des Nachweises erfol-
gen. Das System selbst kann den Grund des Scheiterns nicht ermitteln und in Form eines Ge-
genbeispiels etc. ausgeben, da a priori nicht klar ist, welche Zuordnung der Zustande gefunden
werden sollte.
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6.4 Translation Validation

Abbildung 6.6: Gesamter Zonengraph des Ampel-TNCES.
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6 Praktische Umsetzung
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Ausschnitt des Zonengraphen aus Abbildung 6.6.

Abbildung 6.7
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6.5 Zusammenfassung

Neben einer fehlerhaften Implementierung kdnnen auch die angegebenen Zykluszeiten Grund
fur einen gescheiterten Nachweis sein. So kann es beispielsweise vorkommen, dass Zusténde,
die im Modell bei einer hohen Zykluszeit theoretisch erreicht werden kénnen, in der Imple-
mentierung nicht beachtet wurden. In diesem Fall gelingt ein Nachweis nur, wenn bei der
Konstruktion des Zonengraphen die Zykluszeit entsprechend eingegrenzt wird.

6.5 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurde ein Programmpaket zur praktischen Translation Validation eines ST-
Programms und TNCES-Moduls vorgestellt. Das Programmpaket umfasst im Wesentlichen
vier Komponenten:

1. Ein TNCES-Interpreter erzeugt unter Beachtung der Zeitbeschrankungen die Menge der
erreichbaren Markierungen eines TNCES. Fur jede erreichbare Markierung wird ein Zu-
stand eines SPS-Zeitautomaten mit den entsprechenden Zustandsiibergédngen generiert.

2. Ein ST-Interpreter zahlt die erreichbaren Variablenbelegungen eines ST-Moduls auf.
Zeitbedingungen werden dabei ebenfalls beachtet. Fir jede Variablenbelegung wird ein
Zustand eines SPS-Zeitautomaten mit den dazugehdrigen Zustandsiibergangen gene-
riert. Der ST-Interpreter basiert auf dem Ubersetzerbauprogramm Coco/R und einer ab-
strakten Zustandsmaschine.

3. Eine Implementierung der Vorwértsanalyse baut die Zonengraphen der erzeugten SPS-
Zeitautomaten auf. Als Indexstruktur fir den Zonengraphen kénnen die Suchb&dume aus
Abschnitt 5.2 oder alternativ Listen von Differenzgrenz-Matrizen verwendet werden.
Bei dem vorgestellten Beispiel reduzierte sich die Gesamtzahl der Beschrankungen des
Zonengraphen von 8600 bei der Verwendung von Listen von Differenzgrenz-Matrizen
auf 188 bzw. 238 Beschrankungen bei der Verwendung von Suchbdumen. Zudem kon-
nen die Zykluszeiten der SPS bei der Vorwartsanlyse eingegrenzt werden.

4. Zuletzt erlaubt eine Implementierung des Algorithmus aus Abschnitt 4.4.2 den Vergleich
der Zonengraphen von Modell und Implementierung. Konnte eine vollstdndige Simula-
tion fir Modell und Implementierung gefunden werden, wird dies ausgegeben und die
Translation Validation ist beendet. Andernfalls kann das Scheitern der Translation Va-
lidation mit Hilfe der Logdatei nachvollzogen werden. Aufgrund des Nachweises der
Simulation auf den Zustdnden der SPS-Zeitautomaten ist es nicht notwendig, das Pro-
dukt der Zonengraphen von Modell und Implementierung zu bilden. Die Translation
Validation konnte im angegeben Beispiel deshalb unterhalb einer Sekunde durchgefiihrt
werden.

Neben der Translation Validation erlaubt das Programmpaket zur besseren Nachvollziehbar-
keit die grafische Darstellung von SPS-Zeitautomaten und Zonengraphen.
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/ Zusammenfassung

Diese Arbeit beschéaftigt sich mit der Translation Validation realer Steuerungen mit Zeitbedin-
gungen. Um dieses Ziel zu erreichen, wurde auf das Wissen aus dem Bereich von Zeitsystemen
zuruickgegriffen, wobei bestehende Techniken und Datenstrukturen angepasst und neue entwi-
ckelt wurden. Die Translation Validation erfillt besondere Anforderungen, die sich durch die
Verwendung realer Steuerungen, realer Zeitbedingungen und realer Modelle ergeben:

Reale Steuerungen Als Prozessrechner werden Speicherprogrammierbare Steuerungen be-
trachtet, die in Structured Text programmiert werden. Zur Entwicklung der Steuermodel-
le werden TNCES, eine modulare Petrinetzvariante mit Zeitbedingungen, genutzt. Die
Steuerung arbeitet mit Sgnalen zur Ein- und Ausgabe, die Uber einen Zeitraum aktiviert
sein kénnen. Dabei wird die Uberlappung von Signalen ebenfalls beachtet.

Reale Zeitbedingungen Die meisten Modelle mit Zeitbedingungen treffen idealisierte An-
nahmen Uber die verwendeten Uhren und den Zeitbegriff. Diese Annahmen treffen in
der Realitét allerdings nicht zu. In dieser Arbeit wird deshalb die zyklische Arbeitswei-
se Speicherprogrammierbarer Steuerungen explizit beachtet. Dabei werden die minima-
le und maximale Zykluszeit sowie das schrittweise Voranschreiten der Steuerung in der
Zeit korrekt modelliert.

Reale Modelle Die Translation Validation ist so aufgebaut, dass die Implementierung von
Modellen, deren Eigenschaften mit einem Modellpriifer verifiziert wurden, validiert
werden kann. Das wird dadurch erreicht, dass Techniken aus dem Bereich der Modell-
prufung von Zeitsystemen flr die Translation Validation genutzt werden. Zudem wird
ein Verfahren zum Vergleich von Zeitmodellen vorgeschlagen, welches mit dem glei-
chen oder einem unwesentlich hoheren Aufwand als die Modellpriifung realisiert werden
kann. Diese Eigenschaften erlauben die Translation Validation fur reale Modellgrofien.

Der komplexen Semantik der vorgegebenen Steuermodelle und -programme wird durch die
Verwendung von SPS-Zeitautomaten als einfaches internes Basismodell begegnet. SPS-Zeit-
automaten besitzen die Eigenschaften der Steuermodelle und -programme, was ein explizites
Modellieren dieser Eigenschaften durch Zwischenzustande unnétig macht. Die Anzahl der
Modellzustande und damit die Modellkomplexitat steigt wahrend der Trandlation Validation
deshalb nicht an, was die Verarbeitung realer Modellgrof3en ermdoglicht.

Um die Semantik realer Steuerungen abbilden zu kénnen, besitzen SPS-Zeitautomaten die
folgenden Eigenschaften:
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7 Zusammenfassung

Zeitauto- | AASAP- timed i/o SPS- SPS-Zeit-
maten Zeitautom. | automata | Autom. | TNCES automaten
Eigenschaft | [AD94] | [WDRO04] | [KLSVO06] | [Die00] | [ThiO2] | [diese Arbeit]

Mehrere Uhren v v
Ausgabe - -
Signaliberlappung - -
e-Zustandsubergénge - -
ZyKl. Arbeitsweise - - -
Obere Zeitschranke - v -
Untere Zeitschranke - - - - -

I NN
[N
AN NN

<SS
I

SN NENENENEN

Tabelle 7.1: Eigenschaften verschiedener Modelle mit Zeitbeschrankungen

Mehrere Uhren Um die Zeitbedingungen von TNCES nachzubilden, kénnen SPS-Zeitauto-
maten mehrere Uhren in Zeitbedingungen verwenden.

Ausgabe SPS-Zeitautomaten kdnnen Signale ausgeben, was flr die Modellierung einer Steu-
erung unentbehrlich ist.

Signaliberlappung Die von SPS-Zeitautomaten betrachteten Sgnale konnen sich Uberlap-
pen. Damit konnen SPS-Zeitautomaten wie TNCES und SPS auf Anderungen an meh-
reren Eingéngen gleichzeitig reagieren.

e-Zustandstbergange SPS-Zeitautomaten kdénnen wie TNCES oder ST-Programme Zu-
standstibergange auch ohne Eingabe ausfihren.

Zykl. Arbeitsweise Die zyklische Arbeitsweise Speicherprogrammierbarer Steuerungen wird
von SPS-Zeitautomaten direkt beachtet.

Obere Zeitschranke SPS-Zeitautomaten beachten eine obere Zeitschranke fir die Zyklus-
zeiten einer SPS.

Untere Zeitschranke Fur die Erreichbarkeit von Zeitzustdnden und den Zeitfortschritt ist
die untere Zeitschranke ebenfalls wichtig. SPS-Zeitautomaten beachten auch eine untere
Zeitschranke fur die Zykluszeit einer SPS.

Tabelle 7.1 stellt eine Ubersicht dieser Eigenschaften fiir vergleichbare Modelle zusammen.

7.1 Analyse und Vergleich

Um zwei SPS-Zeitautomaten miteinander zu vergleichen, werden die Transitionssysteme, die
das Verhalten der SPS-Zeitautomaten beschreiben, durch Zonengraphen symbolisch repra-
sentiert. Eine angepasste Variante der Vorwartsanalyse erlaubt die direkte Konstruktion des
Zonengraphen eines SPS-Zeitautomaten. Die Zonengraphen kdnnen anschlieRend beziglich
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7.2 Datenstrukturen

eines Korrektheltsbegriffs verglichen werden. Dabei konnten einige Verbesserungen erreicht
werden:

e Der Korrektheitsbegriff ordnet jedem Zustand der Implementierung einen oder mehrere
Zustande des Modells zu. Dabei bilden die Zustandsubergénge eines Zustands der Im-
plementierung das Verhalten der entsprechenden Zustandstibergdnge des Modells nach.

Eine Simulation garantiert, dass ein Zustand der Implementierung hochstens die Zu-
standstibergange des entsprechenden Modellzustands besitzt. Eine Bisimulation garan-
tiert dagegen, dass ein Zustand der Implementierung alle Zustandstibergange des ent-
sprechenden Modellzustands besitzt.

In der Praxis ist die Simulation als Korrektheitsbegriff zu schwach, da auch Implemen-
tierungen akzeptiert werden, die Uberhaupt keine Zustandslbergange besitzen. Die Bi-
simulation ist zu stark, da sie bei nichtdeterministischen Modellen fordert, dass alle Zu-
standsiibergange auch in der Implementierung vorhanden sind. Um diese Probleme zu
vermeiden wird als Korrektheitsbegriff die vollstandige Smulation vorgeschlagen. Eine
vollstdndige Simulation garantiert, dass jeder Zustand der Implementierung mindestens
einen der Zustandstibergdnge und hdchstens alle Zustandstibergénge des entsprechen-
den Modellzustandes besitzt. Somit bildet die Implementierung mindestens ein gultiges
Verhalten des Modells nach.

e Zur Prufung einer vollstandigen Simulation wird ein einfacher, aber effizienter Algo-
rithmus prasentiert. Der Algorithmus hat nur eine unwesentlich schlechtere Laufzeit,
ist aber deutlich einfacher umzusetzen und zu beweisen als die schnellsten bekannten
Algorithmen zum Nachweis einer Simulation.

e Um eine Simulation auf den Zeitzustdnden zweier Modell nachzuweisen, mussen die
Zeitzustdnde beider Modelle paarweise kombiniert werden. Da bereits die Ermittlung
der erreichbaren Zeitzustdnde in Platz und Laufzeit komplex ist, ist die symbolische
Reprasentation der Zeitzustandspaare praktisch meist nicht mehr moglich.

Der Nachweis der Simulationsrelation wird deshalb auf den Zustdnden der SPS-Zeitau-
tomaten durchgefihrt, da die Anzahl der Zustande der SPS-Zeitautomaten meist deutlich
unter der Anzahl der besuchten Zonen liegt. Nachteil dieser Methode ist die Notwendig-
keit eines Mappings zwischen den Uhren von Modell und Implementierung.

7.2 Datenstrukturen

Zur Analyse und zum Vergleich von SPS-Zeitautomaten wurden neue Datenstrukturen vorge-
schlagen. Mit Hyperpolyedern und den Operationen Schnitt und Abschluss wurde ein Verband
definiert, der Beschrankungen und Differenzgrenz-Matrizen verallgemeinert. Die zur Analyse
von SPS-Zeitautomaten notwendigen Operationen kénnen direkt auf Hyperpolyedern abgebil-
det werden. Zudem wurden mit Hyperpolyedern Suchbaume definiert, die zur Indizierung von
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7 Zusammenfassung

gepackte
DBM-Liste | DBMs DDD CDD CRD Suchbdume
Eigenschaft [Ben01] [Ben01] | [MLAH99] | [BLP™99] | [Wan04] | [diese Arbeit]

Zonengraphen v v - - - v
Keine Konv. v - - - - v
Split - - v v v v
Split-Beschr. - - 2 1 1 o0
Zus. Beschr. - - - - - 00

Tabelle 7.2: Eigenschaften verschiedener Datenstruktur zur Speicherung besuchter Zonen

Zonengraphen geeignet sind. Suchbdume haben folgende Eigenschaften:

Zonengraphen Mit einem Suchbaum ist es méglich, nicht nur die besuchten Zonen sondern
auch deren Nachfolger, d.h. den Zonengraphen, darzustellen.

Keine Konvertierung Durch die einheitliche Verwendung von Hyperpolyedern fir die \Vor-
wartsanalyse und in Suchbdumen ist es nicht notwendig, Datenstrukturen zu konvertie-
ren.

Split Jede innere Ecke eines Suchbaums teilt die Menge der indizierten Zeitzustande in zwei
disjunkte Mengen.

Split-Beschrankungen Zur Teilung des Zeitzustdnde kénnen beliebig viele Beschrankung-
en verwendet werden. Dadurch sinkt der zu durchsuchende Zustandsraum in jeder Ecke.
Beschrankungen miissen dabei nur einmalig gespeichert werden.

Zusatzliche Beschrankungen Jede Ecke eines Suchbaums kann die indizierten Zeitzustan-
de durch Beschréankungen, die nicht zur Teilung geeignet sind, zusatzlich eingrenzen.
Derartige Beschrankungen entfallen in Kindecken und werden nur einmalig gespeichert.

In Tabelle 7.2 werden diese Eigenschaften mit anderen Datenstrukturen zur Darstellung be-
suchter Zonen verglichen.

7.3 Praktische Umsetzung

Fur die praktische Durchfiihrung einer Translation Validation wurden die in dieser Arbeit vor-
gestellten Datenstrukturen und Algorithmen in einem Programmpaket umgesetzt. Dieses Paket
umfasst:

e Eine programminterne Darstellung von SPS-Zeitautomaten.
e Die Implementierung von Hyperpolyedern und Suchbaumen.
¢ Eine Implementierung der angegeben Vorwartsanalyse zum Aufbau von Zonengraphen.
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7.4 Ausblick

e Algorithmen zur Translation Validation der Zonengraphen.

Zusétzlich wurden noch folgende Komponenten bereitgestellt, die in dieser Arbeit nicht naher
beschrieben werden:

e Ein Interpreter flir TNCES, der unter Beachtung von Zeitbedingungen die erreichba-
ren Markierungen eines TNCES ermittelt und einen dquivalenten SPS-Zeitautomaten
erzeugt.

e Ein Interpreter fur Structured Text, der unter Beachtung von Zeitbedingungen die er-
reichbaren Variablenbelegungen eines ST-Moduls ermittelt und einen &quivalenten SPS-
Zeitautomaten erzeugt.

e Eine graphische Oberflache zur Benutzung des Programmpakets.

e Ein spezieller Layoutalgorithmus fir Graphen und eine Bibliothek zur grafischen Dar-
stellung der erzeugten SPS-Zeitautomaten und Zonengraphen.

7.4 Ausblick

Die Nutzung und Weiterentwicklung der Erkenntnisse dieser Arbeit lasst sich in mehrere Rich-
tungen weiterfihren. Fir die Verbesserung des praktischen Einsatzes ware insbesondere die
Entwicklung weiterer Hilfsprogramme fir die Entwickler von Steuerungen interessant. Da fur
die Translation Validation in dieser Arbeit bereits die erreichbaren Zeitzustdnde von Modell
und Implementierung aufgezahlt werden, wéaren diese Informationen fur weitere Programme
leicht nutzbar. Besonders interessant ware die Entwicklung eines Modellpriifers, der die Veri-
fikation von SPS-Programmen sowie TNCES- und &hnlichen Modellen unter realen Zeitbedin-
gungen ermdglicht. Da die Aufzéhlung der Zeitzustdnde von Zeitsystemen bereits zur Trans-
lation Validierung verwendet wird, ware dazu im Wesentlichen eine Erweiterung des Systems
um Methoden zur Prufung logischer Ausdricke wie TCTL-Formeln notwendig. Eine weite-
re Anwendung ware die (Weiter-)Entwicklung eines Ubersetzers, der die Informationen bei
der Modellanalyse nutzt, um optimierte Implementierungen von Steuermodellen zu erstellen.
Umgekehrt konnen auf dem selben Wege kompakte Modelle bestehender Implementierungen
erzeugt werden. Auf diese Weise konnten beispielsweise SPS-Programme mit Modellpriifern
verifiziert werden.

Eine weitere Zielstellung konnte die Anpassung der Ergebnisse an andere Systeme und An-
forderungen sein. Beispielsweise kdnnte eine effizientere Darstellung oder Abstraktion der
diskreten Zustande die Analyse von Modellen oder Implementierung mit sehr grof3en oder un-
endlichen Zustandsrdumen ermdglichen. Auch die Verwendung beispielsweise reellwertiger
Ein- und Ausgénge wirde weitere Anwendungsbereiche fur die Modelle erschlie3en. Darlber
hinaus wirde insbesondere die Betrachtung von Uhren, die eine Drift besitzen, die Analyse
von Systemen ermoglichen, deren Komponenten Uber verschiedene Uhren verftigen. Schliel3-
lich ist eine Ubertragung der Erkenntnisse dieser Arbeit auf weitere Zielplattformen relativ
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7 Zusammenfassung

einfach moglich und wirde die Anwendbarkeit der Hilfsprogramme weiter erhdhen. Neben
den betrachteten Systemen mit zyklischer Arbeitsweise ware ein Ubertragung der Ergebnisse
auf Systeme mit ereignisorientierter Arbeitsweise interessant. Die Semantik solcher Systeme
ist mit den vorgestellten Mitteln relativ leicht nachbildbar.

Um den Einsatz des Programmpakets im produktiven Einsatz beispielsweise in der Indus-
trie zu ermdglichen, ist eine weitere Steigerung der Geschwindigkeit wiinschenswert. Neben
der Verbesserung der bestehenden Implentierung konnte dieses Ziel beispielsweise durch ei-
ne weitere Verbesserung der verwendeten Datenstrukturen erfolgen. Dazu ware insbesondere
eine Rickkopplung der Steuerstrecke zur Optimierung der Grol3e der Implementierung sowie
des entstehenden Zustandsraumes von Interesse.
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