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Abstract

The complexity of modern databases systems needs effective tools for controlling of
semantic data correctness. The lack of such tools may lead to anomalies between data.
Dynamic integrity constraints are logical restrictions imposed on data from different database
state.

This work proposes temporal logic with metric operators as a formal language for
specification of dynamic integrity constraints. Three different kinds of logic are considered:
PTL-, FTL- and MTL - logic, which use past, future and mixed temporal operators,
respectivally. For each type of these logics a new verification method is proposed. These
methods use bitemporal graphs and, in the case of FTL and MTL formula verification, three-
valued logic

This work describes also a use of temporal logic for the verification of dynamic
integrity constraints in databases. Two kinds of a database model are considered: nontemporal
- and temporal database model. Nontemporal database is seen as a state sequence, but only the
current state is available. In contrary, a temporal database registers all object history, so every
database state is accessible.

WROCLAW 2003



Spis tresci

TWSTEP ..ottt ettt a et st et e s et et s st ese st ee e s st e e ettt et e b et et e e e e e e nea e b e b e st e Rt b ekt h et et et b e e et a s ene s eneaes 5
1.1.1 Aktualny Stan DAAAL ........c... seeeesasassnssoeessaisssisssssssmioss ssssisdesmsmsssssssssasbonsitssssssastsens 598 588845450508 26 e onssomervnt 7
1.1.2C€1 1 ZAKTES DIACY st swiosvorsinssnsssntsssssnsassssssins sssodesssssn esss seshss s esavisssanEasse ssnsdassisntss e sinssnsa idsasmramessssanisnsss 8

2. PODSTAWY LOGIKI TEMPORALNEL. ..cc.iuicimscsusssssnssosisisssssse sissonsssensssssssssscssssassasssssonstssssaisissssnestsssssssssoss 11

D O STa O O 0 O] 1TSS R TR 11
2.1, 1 SEIUKLUIA CZASU .eveuieiiiieet ettt ettt sttt st bt s et b et b e e b s e bbb e sa e e e s s s b aaneseenea 12
2.1.2 Skladnia [0@iKi tEMPOTAINE] .. .eeveurerereenieteiieieiet et sttt es ettt ese et ebe st en e s st sneseeneseenen 12

2.2 Operatory temporalne czasu przeszZlego PTL .......cccocuivisrescssiseomssiissiassisussssorssnsisonssnssssssestasssassassssasassissasss 14
2.2.1 Semantyka operatoréw PTL
2.2.2 Wiasnos$ci wnioskowania operatoréw PTL bez ograniczen metrycznych ..........cccevevveeviecnciccnncnn. 15
2.2.3 Wiasnosci operatoréw PTL z ograniczeniami metryCZnymi ........occcueeceerieenueninenisiescsnes s 16

2.3 Operatory temporalne czasu przyszlego FTL.............ouanaannimnsmmminmissiisionnisssissisamaiseie 23
2:3.1 ‘Semantyka OperatorOW: BTL . e o cunsucisstossusssanescss civssnsnssnistsdessss s essssies omsssss soohsess sv8sinsssvncoavinsssssussnes 23
2.3.2 Wiasnosci operatoréw FTL bez ograniczen metrycznych ..o 24
2.3.3 Wlasnosci definicji operatorow FTL z ograniczeniami MetryCznymi .........ccceevveeruerenineenuecreneesenenenes 25

2.4 Mieszana logika temporalna MTL .......cccoooiiiiiiiiiiiiiiicccee e 31

3. METODY WERYFIKACJI FORMUL TEMPORALNYCH ......cceciiiiiiiieineinieniesesiie et enes 33

3.1 Weryfikacja fOrMUEPTL. ... cuuseenimiemmsisissssscossssessos ssonssnsssos ssscsssstonssstidsisiatisssscsnsstos sassssnd hssssssssns suosassssssonsse 34
3.1.1 Grafy przejs¢ logiki czasu przeszlego (PGP) ......cccccciiiiiiiiiiiiiccc e 34

3.1.1.1 DefiniCIaigrafil PGP..........cccccoerseonmonussnssnssssonsonsssonssssssanssssssass susssssosnsssssiasttsssss siss e seisssstssndsssansndsose 34
3.1.1.2 Metoda konstrukcjiigrafil PGP ..o isessssinionsasionsssssssssss sssstoninesarssossiossssessnsatsssistosssssfosasss 37
3.1.2 Weryfikacja formiil PTIL ... u:ivisses csscsensisessussssssseenssnsinessnssanssnsissosss snesesnssast onses sissasnssbrassenssntingiotesestssss 40
T B0 B0 (0,0 1T A3 7S] o) £ L R O RN U R R R LR AR 40
3.1.2.2 Algorytm weryfikacji formul PTL...........ovecseeisssisssivsnssisnssnssossssinsssssssiessisssassssessissessssiississesoessionse 40
3.1.2:3 Warunki uruchamiania algorytinu 2.3 ....cic.ssiusssosspssisssasssssssinmsassissnsssiessssinsssnissnsssnsaisesissstoross 46
3.1:2:4 ODIS:AlZOTVIMU 2.3 iussussssossisnsosnsssnisesssssssssnsinss isssnssaisssstsns s ssiessidvoms sesssiinssrssss sions s sui oo SeARssFETOS05 46
3.1.2.5 Przyklady WeryfiKacji......ccoeeiriiiiiiiiciiicicicccccc s 48

3.2 Weryfikacja formulilogiki FTIL 1 IMTL :...c.ciiusisssessscsnasssscsessessissosisessssesionsizsnsinsssressossusoduasismonsssssesiosissaasasss 52

3.2.1 Grafy FGP I MIPG ....coisueiscsressasanasoissnsssonssssassnsssest 56oiss drosh sssasisnsinsssususssadsns sxs ssssistos s3esssiagssusissnsosinsnss 52
3.2.1.1 Grafy logiki czasu przySzieg0 (FGP)......cccooiririiiiiiiiiiicecciiccic e 52
3.2.1.2 Definicja @rafil FGP ....c.oo.ioiiiiiiecee ettt s s s 54
3.2.1.3 Konstrukcja grafid FGP . sssussescesssssonsossisnssssssmssissses ssuastssieaisssss oo iuesssesssons sonsss s s esanssesssansans 55
3.2.1.4 Bitemporalne grafy prz€isei(IMGP) .....c.cuusssumsssiassinsasussivnisnssss iostossssssssstossnsssysusssassssngissssisndessinssn 59

3.2.2 Weryfikacja formut logiki FTL i MTL......ccccoiiiiiiiiiiiiiiiccc e 60
3.2.2.1 Zal0ZENIa WSEPIIE ....euvuiuriuiirtiiestctcte sttt ettt a s ae s s s b sa s e en e e sasn e 60
3.2.2.2 Algorytm weryfikacji formul M : oot sissssariosesssasanesusinnssesssonssadssisssissssassssassesss 62
3.2.2.3 Warnnki uruchamiania metody MTLYVErifiCtion .....sscsusssssssissscnssisssnsssssnssnssnssssasssassnsonsasisnssssnssns 71
3.2.2.4 Opis algorytmu weryfikacji formut MTL ........ccccociiiiiiice 72
3.2.2.5 FOrMULY ZAIEZNE ...ttt st 74

3.2.3 Reprezentacja i manipulowanie dodatkowymi danymi..........ccoeoiiiiinnciiiiiicciec 77
3.2.3.1 Algorytmt PTLV erifiCatION s c.uovsssomscunsassisssssuysnsndssssssessonsnsssssisessost sosesnisssesnsassiosns sisnssmesiatisesessints
3.2.3.2 Algorytm MTLVErifiCation .....c..coeoueruenieieiiicieiei ettt s st
3.2.3.3 Manipulowanie danymi przez algorytm

3.2.4 Metody weryfikacji formul temporalnych w pojedynczym punkcie..........cocoeeveiniiiiinninninicciccce, 81
3:2.:4.1 Metoda State VerifiCaION. wiwiyuswssisseussnsossinesstssss saississ e siessssusisosssdsosisbss ssssis soshss sasy seessnosss ipasives
3.2.4.2 Opis metody StateVerification

3.3 Zlozonos$¢ pamigciowa i obliczeniowa wszystkich metod weryfikacji.......ccoovevvuciiviinnciciinicccicce, 88
3.3.1 Z10ZONOSE PAMIGCIOWR .ottt sttt s s s s s e s s sae s e sa s e e s aene e saans 88
3.3.2 Z10Z0n0SE OBlCZENIOWA. +.-::rvvessssnvessssrssrsssastonsenss o s s8vsss s6e8 T tanssmmaaasiaessssess ous s taaos sy vsssse S63 SRFEHSVTER SERRIHE 89

4. ZASTOSOWANIE METOD WERYFIKACJI FORMUL LOGIKI TEMPORALNEJ W BAZACH DANYCH91

4.1 Dynamiczne wiezy integralnosci w nietemporalnych bazach danych............cocooviiiii 91
4.1.1 Podstawowe definicje bazy danyCh .......cccooucoiiiiiiiiiiiiii e
4.1.2 Formuly temporalne - zalozenia wstgpne
4.1.3 Przykladowy schemat bazy.........cccceeeenenee.

4.1.4 Przyklady dynamicznych WiezOW: inteSFaIN0SCH .uesoasusnissesissinssnsssansonssnsnssnmsssssissssesnissssssnassisisning v 97
4.1.5 Werytikacja temporalnych WieZOW INTESTAINOSE . v, iusenisnsmesssessrissmmommvisismmsuemisvasusnasssunsssesnevs ssnisiinss 100



4.2 Wigzy integralnosci w temporalnych bazach danych ..........cccoeeiiiiiiiiinicee e 102

4.2.1 Podstawowe zalozenia temporalnego modelu danych.........cccoeveriviniiiniiceeceeceee e 103
4.2.2 Weryfikacja wigzow integralnosci w temporalnych bazach danych...........cccoveiirevnceniiienecincene 105
4.2.2.1 Weryfikacja formub prostyCh FTL ;v siocsississ swississsasisssscsaamsssssissassoiassdasmnaisnnssdeissssanannesnasanes 105
4.2.2.2 Weryfikacja formul ZboZonych FTL ...cccccuimeissssensssnsonnssisonsossssssisssosnsssnssussssasassniissasnssssssnassaasssoss 112
ZAKONCZENIE ......couvitueeiseeeisseessseeeassses s st sssee et sesse st st 116
LITERATURA ......cootiteietetesteetee ettt ettt ettt ae s et s s ea e e e s e st e se b es e et e et e s ersese st ess et esassesensesesessesesesassesenseseane 122
DODATEK A. WYBRANE PRAWA LOGIKI TEMPORALNEJ.......c.ccoiiiiiiriiinieerieriereeeeceteresete e 127
DODATER B. LOGIKA TROTWARTOSCITIWA o.iissssiwssassivsasssustsvessssssssssasissssssinssinasinesischass oesShssssnpprintosses 130



WSTEP

Wiezy integralnosci w bazach danych

Zlozonos$¢ wspodlczesnych baz danych wymaga efektywnych narzedzi do
kontrolowania poprawnosci semantycznej danych. Brak tych narzedzi moze doprowadzi¢ do
zgubnych w skutkach anomalii pomigedzy danymi. Dlatego integralno$¢ jest weryfikowana we
wszystkich znanych dzisiaj modelach baz danych. Wigzy integralnosci sa logicznymi
restrykcjami polozonymi na dane, dostarczajacymi informacje, ktére sa przydatne przy
okreslaniu najbardziej odpowiedniej struktury bazy danych.

Typy wiezéw integralno$ci

Wyrdzniamy kilka rodzajow typoéw wigzéw integralnosci:

e integralno$¢ dziedziny - zaklada, ze kazdy atrybut obiektu badZ relacji posiada swojq
dziedzing. Dziedzina moze by¢ na przyktad podzbior zbioru liczb naturalnych badz zbior
wyliczeniowy mozliwych wartosci atrybutu. Przyjecie przez atrybut wartodci spoza
dziedziny jest naruszeniem integralno$ci dziedziny.

e integralno$¢ referencyjna - powstaje w wyniku zlaczenia relacji w modelu relacyjnym,
badz zalezno$ci obiekt - podobiekt w modelu obiektowy. Naruszeniem integralnosci
referencyjnej moze by¢ usunigcie krotki relacji do ktérych istnieje odwolanie w innej
relacji, badz usunigcie podobiektu, ktérego identyfikator jest wartoscia atrybutu innego
obiektu.

e integralnos¢ statyczna - naktada dowolne restrykcje na wartosci obiektow w tym samym
stanie bazy.

e integralnos$¢ tranzytywna - jest zdefiniowana na dwoch postepujacych po sobie stanach
bazy: na stanie z przed transakcji i stanie po transakcji. Okresla zalezno$¢ pomigdzy
warto$ciami atrybutow relacji badz obiektéw w tych dwdch stanach. Przyktadem moze by¢
natozenie warunku, ze placa pracownika w stanie przed transakcja nie moze by¢ mniejsza
od jego placy w stanie po transakcji.

e integralno$¢ dynamiczna - jest zdefiniowana na sekwencji stanéw. Okresla zaleznosci
pomiedzy warto$ciami atrybutéw obiektdow w calych sekwencjach stanow. Wigcej o
integralno$ci dynamicznej bedzie powiedziane w dalszej czgsci pracy.

e integralno$¢ rozmyta - jest stosowanych w rozmytych systemach bazodanowych
operujacych na rozmytych badz niekompletnych danych. Specyfikacja tej integralnosci
wymaga zastosowania j¢zyka zawierajacego rozmyte operatory.

Wraz z przedstawionymi powyzej rodzajami wigzow integralno$ci zwigzane sa nastepujace

problemy:

e specyfikacja wigzow integralno$ci - czyli sposdb przedstawiania ograniczen
integralnosciowych. Pierwsze co si¢ nasuwa podczas przegladu réznych specyfikacji jest
silne uzaleznienie ich od modelu danych bazy. Wyrdzniamy wigzy integralnosci oparte na
algebrze relacji, formutach logicznych, triggerach itd.

W



e weryfikacja wigzow integralnosci - czyli weryfikacja formul, jak réwniez sprawdzanie
poprawnosci syntaktycznej i semantycznej, usuwanie redundantnych zbiorow wigzdéw
integralnosci oraz unikanie sprzecznosci pomigdzy nimi.

e translacja wigzOw integralno$ci - ma na celu tltumaczenie wymagan uzytkownika bazy na
formuly zrozumiate dla jezyka systemu.

e optymalizacja wigzow integralnosci - czyli obnizanie kosztow weryfikacji.

e zapobieganie naruszeniom wi¢zOw integralnosci - czyli metody niedopuszczenia do
famania wiezow integralnosci np. cofanie transakcji, odpalanie triggerow itd.

Rozszerzenie wyzej przedstawionych problemdéw oraz przeglad wigzéw integralnosci w
istniejacych systemach modelu relacyjnego mozna znalez¢é w pracy [Grefen 1 Apers 1993].

Dynamiczne wi¢zy integralnos$ci

1. Znaczenie i zastosowanie wi¢zow integralnosSci.

O ile integralno$¢ dziedziny oraz integralno$¢ referencyjna jest rozwiazana w prawie
kazdym systemie baz danych, a integralno$¢ statyczna stosunkowo dobrze zrozumiala i
wyrazana za pomocg logiki predykatowej pierwszego rzedu, to duze problemy sprawia
integralno$¢ dynamiczna.

Dynamiczne wigzy integralnosci wystepuja w wielu rodzajach aplikacji. Pojawiaja sig¢
wszedzie tam, gdzie musza by¢ spelnione warunki pomigedzy warto$ciami atrybutéw obiektow
w roznych punktach czasu istnienia bazy. Typowymi aplikacjami, ktore zawieraja owe wigzy
integralnos$ci moga by¢ systemy bankowe, systemy obstugujace zbiory kartotek sadowniczych,
systemy kredytowania bankéw i wiele innych.

Tradycyjnie, projektowanie bazy danych jest prawie wylacznie projektowaniem
struktur danych; wigzy integralnosci natomiast pozostawiane sa programowi aplikacyjnemu.
Sens zachowania takiego stanu rzeczy jest jednak watpliwy przy tworzeniu wysoko
specjalistycznych baz danych. W tym przypadku logiczne jest pozostawienie calego
projektowania bazy danych czlowiekowi, ktdéry jest ekspertem w danej dziedzinie, ktdry
projektujac dane powinien projektowaé takze ograniczenia na tych danych. Poza tym
umieszczenie specyfikacji wigzow integralnosci w modelu danych umozliwia projektantowi
bazy danych skupienie si¢ na tym, co ma by¢ zrobione, a wigc jakie zaleznosci powinny by¢
nalozone na dane, a nie na tym jak to ma by¢ zrobione, czyli jak dziala mechanizm
weryfikujacy dane formuty. Upraszcza to program aplikacyjny, ktéry jest bardziej modularny
dzieki wyeliminowaniu sprawdzenia integralno$ci oraz umozliwia zmiang wigzoéw
integralno$ci w czasie bez zmiany schematu bazy i programu aplikacyjnego.

Mimo, ze zaproponowano wiele strategii rozwiazujacych problem weryfikacji i
monitorowania dynamicznych wigzow integralnosci, zadna z nich nie zostala powszechnie
zastosowana w systemach komercyjnych. Jak do tej pory tylko niektére badawcze prototypy
systemdw gwarantuja petng weryfikacje¢ dynamicznych wigzow integralnosci.

2. Przyklad dynamicznych wigzéw integralnosci
Dynamiczne wigzy integralnosci to zaleznos$ci pomigdzy warto$ciami atrybutow

obiektéw bazy w calych sekwencjach stanéw bazy. Przyktadem formul integralnosciowych
moga by¢ zapewnienia, ze:



(1) Cena ustugi nie moze by¢ wieksza od 200 PLN w przeciqgu pierwszych 6 miesiecy od
zamowienia.

(2) Jezeli klient zlozyl zamdéwienie, to musi zaplaci¢ w ciqgu 10 dni, a firma realizuje
zamoéwienie w ciqgu 5 dni po zaplacie.

Powyzsze zapewnienia moga by¢ zapisane w sposob formalny za pomoca logiki
temporalnej w nastgpujacy sposob:

(1) Vue type(Ustuga), ~((u.cena> 200 PLN) since < (u.begin_state))
(2) Yuetype(Ustuga), u.zamdéwienie = true = sometime-future<;o ( u.zaplata=true A
sometime-future<s u.realizacja=true)

3. Motywacja wyboru logiki temporalnej jako matematycznej podstawy weryfikacji

Powyzsze warunki sa w istocie warunkami temporalnymi, tzn. odnosza si¢ do danych
z roznych stanéw bazy. Wobec tego ich weryfikacja moze polega¢ na analizowaniu calej
historii bazy. Jezeli jednak formuly te sa narzucone z gory (a priori), wowczas nie ma
potrzeby rejestrowania calej historii obiektow. Nalezy zarejestrowal tylko te informacje
historyczne, ktére sa wykorzystywane do obliczenia pewnych warunkéw. Po tym procesie
informacje te sa usuwane, gdyz ich obecno$¢ jest zbedna i moglaby przekroczy¢ zasoby
systemu. Tak wigc zakres tych informacji historycznych przechowywanych w bazie jest
minimalny. Logika temporalna ma te¢ zalet¢, ze dzigki wilasno$ciom rekurencji potrafi
wnioskowac o przesztosci jedynie na podstawie danych terazniejszych oraz bardzo malej
ilosci danych przeszlych. Tak wigc jest to pierwszy powod, dla ktérego powstaly metody
weryfikujace wigzy integralnosci w oparciu o logike temporalna. Drugim powodem jest zysk
na zlozonoS$ci obliczeniowej. Znacznie bardziej oplaca si¢ prowadzi¢ weryfikacje formut
temporalnych w kazdym stanie bazy wnioskujac jedynie z danych ze stanu terazniejszego, niz
za kazdym razem zadawaé zapytania (np. w temporalnych wersjach SQLa) o cala histori¢. To
drugie podejscie prowadzi do ewidentnej redundancji obliczeniowej.

Oczywiscie majac tak ograniczong ilo$¢ informacji z przeszlo$ci nie mozna
odpowiada¢ na zapytania ad-hoc. Do tego celu stuza jednak odpowiednie jezyki zapytan
([Snodgras 1996], [Snodgrass 1987]).

1.1.1 Aktualny stan badan

Do tej pory powstalo kilka prac zwiazanych ze specyfikacja i weryfikacja
dynamicznych wigzéw integralnosci. W pracy [Lipeck i Saake 1987] przedstawione zostaty
algorytmiczne podstawy monitorowania wigzéw integralnosci wyrazonych za pomocg logiki
temporalnej z operatorami przysztosci. Jako podstawowego narzedzia uzyto graféw przejsc.
Formuly wigzéw integralnosci sa oparte o temporalny rachunek zdan rozszerzony o predykaty
logiki pierwszego rzedu. Jako ze podejscie jest stosowane do konwencjonalnego modelu bazy
danych, a weryfikacja odbywa si¢ w oparciu o dane z réznych stanéw historii bazy,
zachowywane sg pewne potrzebne do weryfikacji informacje. Informacje te sa skladowane w
specjalnie do tego celu utworzonych relacjach pomocniczych.

Kontynuacja powyzszego podejscia jest praca [Gertz i Lipeck 1996]. Przedstawia ona
metody umozliwiajace tworzenie triggerow dla kazdej takiej operacji w bazie i dla kazdej
sytuacji, ktore moglyby spowodowaé niespetnienie formuly integralnosciowej. W tym
przypadku triggery pelnia funkcje ,,straznikow”, ktérych rola polega na cofaniu transakcji
mogacych naruszy¢ integralnosc.



Metod¢ weryfikacji formut logiki z operatorami przeszlosci oparta na grafach przejsc
dla zaproponowano w pracy [Schwiderski i inn 1994], a koncepcj¢ graféw bitemporalnych
jako narzedzi do weryfikacji formut logiki temporalnej ztozonych z operatoréw przesztosei i
przysztosci w [Zhou 1994].

Chomicki w pracy [Chomicki 1995] rozwaza uzycie logiki pierwszego rzedu z
operatorami temporalnymi czasu przeszlego. W przeciwienstwie do podejs¢ rozwazanych
poprzednio Chomicki moze stosowaé¢ w sposéb dowolny kwantyfikatory logiki pierwszego
rzedu. Jednak istotnym ograniczeniem w jego pracy jest fakt, ze weryfikowalny w tym
przypadku jest jedynie taki zbiér formut f, ze kazda podformula w f jest niezalezna od
dziedziny. Wobec tego istnieje spora grupa formul, ktérych weryfikacja jest niemozliwa
dzigki temu podejsciu. Chomicki wykorzystuje takze relacje pomocnicze. Z kazda podformuta
kazdej formuly, ktora jest weryfikowana skojarzona jest taka relacja. Instancje relacji
pomocniczych sa definiowane indukcyjnie, tzn. instancja w stanie bazy 7 +/ jest okreslona na
podstawie instancji w stanie 7 oraz wartosci relacji bazowej w stanie i +1.W zwiazku z tym
podejscie to jest Scisle zwiazane z modelem relacyjnym, co ogranicza jego stosowanie w
innych modelach baz danych. Zastosowanie operatorow metrycznych zwigzanych z formutami
(takze [Chomicki 1995]) daje mozliwo$¢ stosowania tej teorii w bazach danych czasu
rzeczywistego.

Problemy pokrewne w stosunku do wyzej wymienionych omawiane sa w pracy [Sistla
i Wolfson 1995]. Chociaz praca ta dotyczy aktywnych baz danych, kluczowym zagadnieniem
jest weryfikacja formut temporalnych. Rozwazania sa prowadzone dla dwdch przypadkow:
jezyka formul temporalnych czasu przeszltego oraz jezyka formul temporalnych czasu
przysztego. Jednak zamiast standardowych kwantyfikatorow logiki pierwszego rzedu
uzywany jest niestandardowy kwantyfikator ,,zamrozenia” (freeze quantifier). Kwantyfikator
ten sluzy do przypisywania zmiennym pojedynczych lub zlozonych wartosci w dowolnych
punktach czasu istnienia bazy. Co wigcej mozna dzigki niemu realizowa¢ ograniczenia
metryczne nalozone na operatory temporalne. Dzigki temu jezyki rozpatrywane w tej pracy
maja duza sile ekspresji, cho¢ nie jest ona pordwnywalna z poprzednim podejsciem
[Chomicki 1995], gdyz nie mozna pordwnac jezyka umozliwiajacego stosowanie formul z
tradycyjnymi kwantyfikatorami (uniwersalnym i szczegélowym) z jezykiem, ktéry zamiast
tego oferuje kwantyfikator zamrazajacy.

1.1.2 Celi zakres pracy

Po przeanalizowaniu przedstawionych powyzej koncepcji nasuwaja sie nastgpujace
whnioski:

e We wszystkich przypadkach mamy do czynienia z konwencjonalnymi bazami danych, a
wigc takimi, w ktorych mamy dostgp jedynie do aktualnych informacji. Jezeli chodzi o
informacje przeszle zachowywane jest tylko niezbgdne minimum takich informacji,
umozliwiajace weryfikacj¢ formut integralnosciowych.

e Do weryfikacji uzyto formul logiki temporalnej czasu przysztego lub logiki temporalnej
czasu przeszlego bez ograniczen metrycznych. Jedynie Chomicki w [Chomicki 1995]
wspomina o mozliwosci zastosowania ograniczen metrycznych, ale tylko w formutach PTL
niezaleznych od dziedziny.

e Brak jest efektywnej weryfikacji wigzéw integralnosci w temporalnych bazach danych.

Cele pracy:
e Przedstawienie skladni i semantyki trzech rodzajow logik temporalnych: logiki temporalne;j
czasu przesziego (PTL) umozliwiajacej stosowanie operatoréw temporalnych czasu



przesziego, logiki temporalnej czasu przysztego (FTL) umozliwiajacej stosowanie logiki
temporalnej czasu przesztego badz logiki mieszanej (MTL) umozliwiajacej stosowanie
operatoréw czasu przyszlego i przeszlego jednoczesnie.

e Zaproponowanie sktadni i semantyki nowego rodzaju logiki: logiki temporalnej z
operatorami metrycznymi bedacej rozszerzeniem logiki PTL, FTL oraz MTL o operatory
metryczne.

e Stworzenie i udowodnienie nowych wlasnosci wnioskowania dla logiki temporalnej z
operatorami metrycznymi.

e Zmodyfikowanie graféw przejs¢ jako narzedzia weryfikacji formul temporalnych z
operatorami metrycznymi.

e Zaprojektowanie i poréwnanie metod umozliwiajacych efektywna weryfikacj¢ formutl
logiki temporalnej z operatorami metrycznymi. Metody te korzystaja ze wspomnianych w
poprzednim podpunkcie wlasnosci wnioskowania oraz ze zmodyfikowanych grafow
przej$¢ pochodzacych z [Zhou 1994]. Sa dwie klasy metod: metody umozliwiajace
wnioskowanie na sekwencji standow (PTLVerification, FTLVerification, MTL Verification)
oraz w pojedynczym stanie (StateVerification). Wnioskowanie w algorytmach FTL- i
MTLVerification odbywa si¢ na logice tréjwartosciowej. Formuly moga przyjaé jedna z
trzech wartosci: true, false lub unknown.

e Okreslenie ztozonosci pamigciowej i obliczeniowej wszystkich zaproponowanych w pracy
metod weryfikacji.

e Przedstawienie najbardziej optymalnego modelu danych przechowywania dodatkowych
informacji przydatnych w procesie weryfikacji formut temporalnych.

e Wykorzystanie formul temporalnych jako formalnego zapisu dynamicznych wigzéw
integralno$ci w bazach danych.

e Przedstawienie najbardziej optymalnej metody weryfikacji dynamicznych wigzow
integralnosci w konwencjonalnych bazach danych.

e Zaproponowanie metody weryfikacji dynamicznych wigzéw integralnosci w temporalnych
bazach danych o modelu opartym o czas rzeczywisty (ang. valid time).

e Pordéwnanie uzyskanych z innymi pracami, wskazanie innych obszarow zastosowan
nowych metod weryfikacji oraz naszkicowanie kierunkéw dalszych badan.

Zakresem pracy jest glownie weryfikacja formul logiki temporalnej bedacych
podstawg dynamicznych wigzéw integralnosci w bazach danych. Rozpatrzono dwa rodzaje
baz danych: bazy temporalne (zachowujace calg histori¢ obiektow) oparte o czas rzeczywisty
(ang. valid time) oraz bazy nietemporalne niezachowujace historii i zawierajace informacje o
obiektach jedynie w chwili aktualnej. Nalezy podkresli¢, ze w kregu zainteresowan autora tej
pracy jest tylko weryfikacja dynamicznych wigzéw integralnosci. Problemy zwigzane ze
specyfikacja sa poza zakresem tej pracy. Rowniez modele danych nie sg istotne w dalszych
rozwazaniach. Metody weryfikacji powinny by¢ jak najbardziej uniwersalne i niezalezne od
modeli danych.

W zwiazku z tym niniejsza rozprawa doktorska wyglada w sposob nastepujacy:

1) Rozdzial 1 wprowadza podstawowe zalozenia logiki temporalnej wykorzystywane w
dalszej czeSci pracy. Skupia si¢ na definiowaniu syntaktyki oraz semantyki logiki
temporalnej z operatorami metrycznymi. Rozpatrywane sa trzy odmiany logiki
temporalnej: logika temporalna czasu przeszlego (PTL) zaktadajaca stosowanie operatorow
temporalnych czasu przeszlego, logika temporalna czasu przyszlego (FTL) zakladajaca



stosowanie operatorow temporalnych czasu przysztego oraz logika mieszana (MTL)
umozliwiajaca stosowanie operatorow temporalnych czasu przysztego i przesziego w
jednej formule. Oprocz tego rozdzial I wprowadza i udowadnia wlasno$ci wnioskowania,
umozliwiajace szybkie wnioskowanie wartosci rozpatrywanej formuly w sekwencji
stanow.

2) Rozdzial 11 wprowadza kilka metod weryfikacji formut temporalnych. W zaleznosci od
rodzaju stosowanej logiki temporalnej wyrdznia si¢ nastepujace metody: FTLVerification
(weryfikacja  formut FTL), PTLVerification (weryfikacja formul PTL) oraz
MTLVerification (weryfikacja formut MTL). Metody te umozliwiaja szybka weryfikacje
formut temporalnych w sekwencji stanéw. Rozdzial ten wprowadza takze metode
StateVerification, ktora pozwala na szybka weryfikacj¢ formul prostych w pojedynczym
stanie. Kazda z wyzej wymienionych metod korzysta z graféw przejs¢. Grafy te sa
zmodyfikowana wersja grafow z pracy [Zhou 1994]. W rozdziale tym rozpatrzono takze
sposob przechowywania dodatkowych informacji przydatnych w procesach weryfikacji.
Jest to jedyny aspekt pracy zalezny od modelu danych w bazie. Wreszcie ostatnia czg$é
rozdzialu przedstawia ztozono$¢ obliczeniowa i pamigciowa wprowadzonych metod
weryfikacji.

3) Rozdzial Il opisuje wykorzystanie przedstawionych w rozdziale 1I metod w bazach
danych. Gléwny nacisk polozony jest na zastosowanie w bazach nietemporalnych oraz
temporalnych opartych o czas rzeczywisty. Weryfikacja w temporalnych bazach danych
odbywa si¢ z pominigciem pewnych sekwencji stanow nie majacych zadnego wplywu na
warto$¢ weryfikowanej formuty.

4) W podsumowaniu przedstawione sa wnioski wynikajace z badan nad problemami
poruszanymi w niniejszej rozprawie, porownanie z innymi pracami o podobnej tematyce
oraz szKic kierunkow dalszych badan.



2. PODSTAWY LOGIKI TEMPORALNE]J

Celem tego rozdzialu jest wprowadzenie logiki temporalnej jako matematycznej
podstawy do weryfikacji dynamicznych wigzow integralnosci w bazach danych.
Przedstawiono trzy rodzaje logik temporalnych: PTL - logika temporalna czasu przesziego,
FTL - logika temporalna czasu przyszlego oraz MTL - logika mieszana. Aby zwigkszy¢ silg
ekspresji tych logik, kazda z nim rozszerzono o operatory metryczne. Z kolei konsekwencja
obecnosci operatorow metrycznych jest potrzeba zdefiniowania nowych regul bedacych
podstawa wnioskowania dla takich formul. W zwiazku z tym, w niniejszym rozdziale oprocz
poje¢ podstawowych zwiazanych z réznymi rodzajami logik, wprowadzono skladnie,
semantyke oraz wyprowadzono i udowodniono pewne wiasnosci definicji operatorow
temporalnych trzech rodzajéw logik temporalnych. Wiasnosci te sa podstawg logiczna do
prowadzenia weryfikacji formul temporalnych.

2.1 Podstawowe pojecia

Logika temporalna jest rozszerzeniem logiki klasycznej o operatory temporalne.
Podstawowa réznica pomigdzy logika temporalna a logika klasyczna jest taka, ze formuly
logiki klasycznej stuza do opisu zaleznosci w tej samym czasie, a formuly logiki temporalne;j
opisujg zaleznosci na sekwencji punktéw czasu lub przedzialéw czasowych .

Badajac logike¢ temporalng odnosi si¢ wrazenie, ze logika ta bedac silnie zwigzana z
czasem pozwala na wnioskowanie czasu spelnienia formul. Niestety tak nie jest. Klasyczna
logika temporalna nie naklada zadnych czasowych ograniczen na zdarzenia informujac
jedynie o sekwencjach i przebiegach spelnialnodci formul. Dlatego tez kolejne podrozdziaty
niniejszej pracy wprowadzaja metryczna logike temporalna. Jej uzycie zwigksza site ekspres;ji
logiki temporalnej przez co wydaje si¢ by¢ ona bardziej odpowiednim formalizmem do
badania wigzéw dynamicznych zachowan bazy danych. W zwiazku z tym mozna wnioskowac
juz nie tylko o zalezno$ciach pomigdzy sekwencjami spetnialnosci formut, ale mozna réwniez
nalozy¢ ograniczenia na czas trwania tych sekwencji.

Moéwiac w ogdle o logice nalezy rozpoczac od okreslenia rzedu danej logiki. Istnieje
kilka rzedéw logik:

e rachunek zdan (ang. propositional logic) - baza dla takiej logiki jest zbidr faktow
elementarnych (formut atomowych) potaczonych operatorami logicznymi (—, A, Vv, &, =).
Kazda formuta przyjmuje warto$¢: true lub false.

e logika pierwszego rzedu (ang. first-order logic) - formuly budowane sa na dziedzinie (D)
elementéw, n-arna relacja R; definiowana jest jako podzbiér D", n-arny predykat p;
zwigzany jest z kazda n-arng relacja R;. Predykat jest funkcja, ktéra dla kazdego elementu
D" daje warto$¢ true, jezeli element ten nalezy do relacji R. Sa zdefiniowane
kwantyfikatory: V,3 , ktére operuja na zmiennych z dziedziny D.

e logika drugiego rzedu (ang. second-order logic) - kwantyfikowane moga by¢ cale
predykaty, a nie tylko zmienne np.: YP,3x P(x), gdzie P jest predykatem, a X zmienna.

Tak samo jest w przypadku logiki klasycznej, logika temporalna moze by¢ réwniez
traktowana jako rachunek zdan, logike pierwszego badz drugiego rzedu, w zaleznosci od tego,
do jakiej logiki klasycznej zostana dotaczone operatory temporalne.

Rozpatrywana w tej pracy logike to temporalny rachunek zdan rozszerzony o
mozliwo$¢ wprowadzenia symboli predykatowych, badz jako logike¢ temporalna pierwszego
rzedu, w ktorej nie mozna stosowa¢ kwantyfikatoréw.

11



2.1.1 Struktura czasu

Logiki temporalne dzigki swojej naturze pozwalaja na wprowadzenie wnioskowania
uwzgledniajacego czas. Przedstawiajac zagadnienia zwigzane z czasem mozna skorzystac z
pojecia struktury czasowej T = ( T, <), gdzie T jest zbiorem punktow czasowych, za$ <
binarng relacja poprzedzania zdefiniowanag na poszczegoélnych elementach nalezacych do T
np. t; <tp, t3 <ty, ...

Czas dyskretny i czas ciagly
Wyr6znia si¢ dwa rodzaje struktur czasowych: czas dyskretny i czas ciagly.

Definicja 1.1
Strukture czasowa nazywamy ciagla, jezeli dla kazdych t;, t; € T istnieje t € T takie,
zet;<t <t,.

]
7 drugiej jednak strony czgsto méwi si¢ o strukturze dyskretnej czasu. Juz sam kalendarzowy
podzial czasu kaze nam traktowaé czas jako sekwencje dni, tygodni, miesigcy, lat itd.
Przedstawiamy to formalnie w nastgpujacy sposob:

Definicja 1.2
Strukture czasowa T nazywamy dyskretna, jezeli istnieja takie t;, t; € T, przy czym t; # t; oraz
pomigdzy tymi punktami nie istnieje zaden inny punkt.
dt, e T, t1<th, A3t 11<t<ty
|

Wobec tego punkt t, jest nastgpnikiem punktu t;, gdy zachodzi zaleznos¢:
t, = succ(ty).

W niniejszej pracy czas jest rozpatrywany jako struktura dyskretna. Struktura taka
odpowiada modelowi baz danych widzianemu jako sekwencja stanow.

2.1.2 Skladnia logiki temporalnej

W niniejszej pracy rozpatrywana jest odmiana logiki temporalnej bedaca logicznym
rachunkiem zdan rozszerzonym o operatory temporalne.

Niech Q oznacza przestrzen stanow. Wowczas o € Q jest skoficzona sekwencje
stanOw oznaczona: ¢ = (Cp, Oj, ..., On), N € N, gdzie o; jest pojedynczym stanem tej
przestrzeni.

Dlan =0, o jest pusta sekwencja standbw oznaczong jako A . Dolny indeks przy

poszczegdlnych stanach oznacza jego numer. Tak wigc stan oy jest stanem o numerze k.

|o | definiuje dlugosé sekwencji stanow o , a wiec [(Go, G, ..., On)| = n+1.
Oczywiscie mozliwe jest takze zdefiniowanie nieskonczonej sekwencji stanéw: o© =
(00, O, -eey Oy ..o ). WOWCZaS [(Gp, O, ..., Ok, -..)| = oo.

Pojeciem wymaganym przy okreslaniu semantyki formul temporalnych jest
warto$ciowanie. Warto$ciowanie jest przypisaniem warto$ci zmiennym wolnym w formule.
Doktadna definicja tego pojecia zostanie przedstawiona w rozdziale II. Kazda formuta



powinna by¢ interpretowana wraz z odpowiednim warto$ciowaniem. Jednak w celu
uproszczenia dowodow przedstawionych w dalszej czgséci tego rozdziatu, warto$ciowanie
zostalo opuszczone. Nie ma to oczywiscie wplywu na same metody dowodzenia.

Definicja 1.3

Alfabet logiki temporalnej sktada si¢ z nastepujacych elementdw:

1. Zbioru formut atomowych;

2. Zbioru potaczen logicznych —, &, =, A, v ;

3. Zbioru operatorow temporalnych czasu przeszlego: always-past, sometime-past, previous,
since;

4. Zbioru operatorow temporalnych czasu przyszlego: always-future, sometime- future, next,
until;

5. Nawiasow: (,)

|
Definicja 1.4

Skladnia logiki temporalnej

Skladnia logiki temporalnej definiowana jest nastgpujaco:

1. Formutla atomowa jest poprawna syntaktycznie formula logiki temporalnej;

2. Jesli A'i B sa poprawnymi formulami logiki temporalnej wowczas: A, B, —=A, A<B,
A=B, A AB, A vB, A 3 B (gdzie d - dwuargumentowy operator logiki temporalnej) oraz
A (gdzie O - jednoargumentowa operator logiki temporalnej) sa takze poprawnymi
formutami logiki temporalnej

&

Formutla, ktéra nie posiada operatorow temporalnych jest formula nietemporalna, a
formuta posiadajaca przynajmniej jeden operator temporalny to formuta temporalna.

Logika umozliwiajaca stosowanie operatorow temporalnych czasu przysziego
okreslana jest jako logika temporalna czasu przysziego (FTL), logika zawierajaca operatory
temporalne czasu przeszlego jest logika temporalng czasu przeszlego (PTL), natomiast logika
pozwalajaca na stosowanie zarowno operatoréw czasu przeszlego jak i przeszlego jest logika
temporalng mieszana (MTL).

Definicja 1.5

Formula temporalna jest formula zalezna, jezeli argumentem przynajmniej jednego operatora
temporalnego wystepujacego w tej formule jest formuta temporalna. W przeciwnym wypadku
formuta jest formula niezalezna.

£
Przyklad 1.1
Przyktadem formuly zaleznej moze by¢ formula : ¢; = sometime_future (A A B since C), a
przyktadem formuly niezaleznej moze by¢ formuta @, = sometime_future (4 A B)

Biblioteka
Pol. Wroct.



2.2 Operatory temporalne czasu przeszlego PTL

Podrozdzial ten wyjasnia semantyke operatorow PTL zar6wno ograniczonych
metrycznie jak i bez takich ograniczen oraz wprowadza i uzasadnia wlasno$ci wnioskowania
potrzebne w dalszej czgsci pracy.

2.2.1 Semantyka operatorow PTL

Wprowadzenie operatoréw metrycznych do logiki PTL powoduje rozszerzenie semantyki
operatoréw temporalnych tej logiki. Znaczenie poszczegdlnych operatorow temporalnych jest
zalezne od tego, jaki znak wystepuje przy operatorze metrycznym (<, <, >, 2). Definicja 1.6
przedstawia semantyke operatoréw PTL.

Definicja 1.6

Niech @ @, ¢» beda formutami temporalnymi, p formula atomowa, o sekwencja stanow, w
ktérych formuly te sa rozpatrywane, k - punktem z przedziatu (0, |o[-1) , w ktérym okreslana
jest prawdziwo$¢ formuly, s - operatorem metrycznym.

Semantyka standardowych operatoréw logicznych zdefiniowana jest w sposob nastgpujacy:

la)y[o,k]Ep wtw. ok F p

1b)[o, k] F—o wtw. [ o, k] [# ¢

lo)[o,klF@i A @2 wtw. [0, k]F @) oraz [o,k]F @2
1d)[c.klFoi v wtw. [, k]F@; lub [o, k] k@2

Semantyka operatorow PTL bez operatorow metrycznych zdefiniowana jest w sposob
nastepujacy:

2a) [ o, k] f always-past ¢ wtw. Vi.0<i<k=[0o,ilfFo

2b) [ o, k] | sometime-past @ wtw. 3i.0<i<k=[0o,i]lFo

2¢) [ o, k] f previous ¢ wtw.k>0=[o,k-1]k¢

2d) [ o, k] F @, since ¢, wtw.3j.0<j<kA[o,jlF@AVij<i<k=[0,i]F @

Semantyka operatorow PTL z operatorami metrycznych zdefiniowana jest dla dwoéch
przypadkow:

Dla s <k semantyka operatoréw PTL zdefiniowana jest nastgpujaco:

3a)[ o, k] Falways-past < () s @ wtw. Vp. k-s<(S)p<k=[0o,plF¢

3b) [ . k] | sometime-past < ()5 @ wtw. 3p. k-s<()p<k=[0o.plFo

3¢) [ o, k] F@isince < (s 92 wtw. 3p. k-s< () p<kA[o,plF@: AVi.p<i
<k=[o.i]Fo

3d) [ o, k] F always-past >(,) s @ wtw. Vp. 0<p<(<)k-s=[o,plFo

3e) [ 0. k]  sometime-past > () s @ wtw. 3p. 0<p< () k-s=[o,plFo



3f)[g,k]|=(plsince>(2)s(p2 wtw. 3p. 0<p< () k-sa[o,plF@2 AVi,p<i
<k=[o.klF®

Dla s>k semantyka operatorow PTL zdefiniowana jest nastg¢pujaco:

4a) [ o, k] F always-past < () s @ przyjmuje warto$¢ false

4b) [ o, k] f sometime-past < () s @ wtw. 3p. 0<p<k=[0o,plko

4c) [ o, K] F @isince < () s 92 wtw. 3p. 0<p<kAa[o,plF® AVip<i<k
=[o,ilFo

4d) [ o, k] F always-past >(,) s @ przyjmuje wartos¢ false

4e) [ o, k] | sometime-past > ()s® przyjmuje wartosc¢ false

4f) [ o, k] F @i since > (o) s 92 przyjmuje warto$¢ false

Przyklad 1.2
Rysunek 1.1 ilustruje semantyke formuty: [ o, k] F @, since ¢,

@1 = true @ since @,

peme / S\
@ ® ®

0 i k

Stan poczatkowy

Rys.1.1 Spetnienie formuly [ o, k] F @ since @2

Formula [ o , k]F @ since @, jest spetniona w sekwencji standéw ¢ w punkcie k, jezeli
formuta @, spetniona jest w punkcie j, a formuta ¢, spetniona jest w kazdym punkcie 1, takim,
zej i<k

=]

2.2.2 Wiasnosci wnioskowania operatorow PTL bez ograniczen metrycznych

Jednym z celow niniejszej pracy jest wykorzystanie w formutach temporalnych
operatoréw metrycznych. Nic jednak nie stoi na przeszkodzie, aby byta mozliwos¢ stosowania
zardbwno operatoréw temporalnych nieograniczonych metrycznie jak 1 ograniczonych
metrycznie w jednej formule. Wobec tego warto wykorzysta¢ wprowadzone w pracy [Zhou
1994a] wilasnosci 1.1a - 1.1c.

Wiasno$¢ 1.1a
@; since @ = @1 A (@2 v previous (@ since @)



Wiasnos¢ 1.1b
sometime-past ¢ = @ v previous sometime-past ¢

Wilasnosé 1.1¢
always-past ¢ o @ A previous always-past @

Dowody wlasnosci 1.1a - 1.1¢ znajduja si¢ z pracy [Zhou 1994a].
2.2.3 Wilasnosci operatorow PTL z ograniczeniami metrycznymi

Celem tego podrozdzialu jest przedstawienie i udowodnienie wilasnosci operatorow
temporalnych wykorzystanych pozniej w algorytmach weryfikacji w rozdziale II. Algorytmy
weryfikacji formul PTL bez ograniczen metrycznych wykorzystuja w procesie wnioskowania
jedynie wlasnosci 1.1a - 1.1c. Wprowadzenie operatoréw metrycznych implikuje koniecznos¢
zdefiniowania nowych regut wynikajacych z wlasnodci definicji operatorow temporalnych
PTL. W zwiazku z tym ten podrozdzial definiuje i udowadnia takie wlasnosci. Wigkszos$¢
dowoddw wiasnosci prowadzonych jest metoda ,,nie wprost™.

WilasnoSci operatora since

Wiasno$é 1.2a

p.k-p<(S)sAa[o.plf@ A(Vi.p<isk=[0,i]lf@)= [0, k]F@isince <) P2

Dowod 1.2a

Wiasnosc¢ ta jest innym zapisem definicji operatora since< (<) s.

_ 1 since < (s P .
(@) =true @1 since _s @2

@, = true ~ \
.
t ‘ pts -1 ’ pts

Rys.1.2. Spelnienie formuly @, since< (.)s @2

Rysunek 1.2a obrazuje wlasnos$¢ 1.2a. Z faktu, ze formula @, jest spelniona w punkcie
p, a formuta @, w kazdym punkcie migdzy punktem p a punktem k, ktory jest blizej punktu p

niz s stanow wynika, ze spelniona jest formula : @, since <5 @» w kazdym punkcie k € {(p,

p+s-1). Ponadto formuta @) since _ s @ jest spelniona takze przy tych zalozeniach dodatkowo
w punkcie p+s. Whasnos¢ 1.2a jest rOwnowazna wlasnosci nast¢pujacej:



Wiasnos$¢ 1.2b
3p.k-s<(s)p/\[c_$,p]|=(p2/\(Vi.psisk:[g,i][=(plsince(p2):>[g,k]|=(plsince<

()s 92).

Dowéd 1.2b
Aby udowodnic t¢ wlasnos$¢ wystarczy zauwazy¢, ze:
[o.K]F@isince g2 = [0, k][ @i

Dowdd tej implikacji wynika bezposrednio z semantyki since. Jezeli bowiem:
[o,klF@isince @ =3p. 0<k-s<()p<kA[o,plf@ AVi.p<i<k=[o.ilF@
=[o.klko

W zwiazku z tym lewa strong implikacji whasnosci 1.2b mozna zapisac:
Ip.k-s<()palo,plFe A(Vip<i<sk=[go,i]Fo since ¢;)=
Ip.k-s<pala.plke A(Vip<i<sk=[o.ilfg)=[o.kl}@isince < (s ).

co prowadzi do wtasnosci 1.2a

Wiasnos¢ 1.2¢

3p.[c,plF@2Ak-p>)sAaVip<i<k=[o.i]fF¢ = [c.k]F@isince>)s @2
|
Dowéd 1.2¢

Wiasno$¢ ta jest innym zapisem definicji operatora sinces(>) s.

since _ s 2 .
® 25 @ @ since > () s P2

@2 =true @1 = true

—
P \$ \.f \\

0 p pts pFs+I1

Rys.1.3 Spetnienie formuly @ sinces () s 2

Jezeli formula @, jest spelniona w punkcie p oraz w kazdym punkcie z przedziatu <p,k>
spetniona jest formula ¢, to formula ¢; since > @2 jest spetniona w kazdym punkcie z
przedziatu < p+s+1, k> (przy czym p+s <k ). Dodatkowo formuta @, since | s @1 jest spetniona
takze w punkcie p+s.

Wilasnos¢ 1.2¢ jest rownowazna nastgpujacej:

17



Wilasnos¢ 1.2d
3p.[0.plFP2 Ak-p>(2)sAVi. p<i<k= [0.,i] f @i since g:= [0, K] F @1 since >, s ¢2)
|

Dowdd 1.2d
Analogicznie jak w przypadku 1.2b.

Wilasno$ci operatora sometime-past

Wiasnos$é 1.3a

3p.[0.plE@Ap<k<(S)pts= [0, k] sometime-past < ()@
Dowdd 1.3a

Dowdd ,,nie wprost”. Nalezy doprowadzi¢ do sprzecznosci zdanie:

Jp.[0,plF@ A p<k<(<)pts A—[ 0, k] F sometime-past < (<) s P)=(def)

Ip. [0, plFOoAp<k<(L)ptsA—dm.k-s<()m<k=[c.m]fo=

Ip. [0, plFOoAp<k<(S)pts A Vm. k-s<(S)m<kA—-[o,m]fE¢@

Sprzecznosé, gdyz z jednej strony: Ip. [ 6, plF @ A k - s < (<) p <k, a z drugiej: Vm. k-s<
()m <k A —[ 6, m] f @. Twierdzenie jest prawdziwe.

sometime-past < (_)s @  sometime-past s O
(p=true

® - ® | \?pﬂ

0 p S

Rys.1.4 Ilustracja whasnosci 1.3a

Przedstawiona na rysunku 1.4 ilustracja graficzna wskazuje, ze jezeli w punkcie p spetlniona
jest formula @ to formula sometime-past < s @ spelniona jest we wszystkich stanach az do

punktu p+s-1, a formuta sometime-past _ s ¢ we wszystkich sekwencjach stanéw az do punktu
pts.

Wilasnosé 1.3b
(Vk. p<k <(S) pts A =[0, k] F 9) = —[o, pts-1(p+s)] f sometime-past < ()5 @
w®

Dowéd 1.3b
Dowdd jest prowadzony analogicznie jak w przypadku wlasnodci 1.3a. Nalezy udowodnic
sprzeczno$¢ w ponizszym zdaniu:
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(Vk. p<k <(<) p+s A =[o, k] F @) A [0, pts-1(p+s)] f sometime-past < (<) s @) = (def)

(Vk. p<k <(L) p+s A =[0, K] F @) A (3m. pts-1(pt+s)-s <(<) m < pts-1(p+s) = —[c, m] F @)
= (Vk. p <k <) p+s A [, klF @) A 3m. p-1(p)< () m < pts-1(p+s) = —[c . m] F ¢) =
(Vk. p<k <() pts A =[c . k] @) A @m. p < m <(<) p+s = [0, m] | 9)

co prowadzi do oczywistej sprzecznosci, ktora koniczy dowod wiasnoscei.

—sometime-past < s @

o —sometime-past _ s @
¢ = false (= Ialse

. I S
® $p+5 ay *pﬂ

0 p S

Rys.1.5 Ilustracja wlasnosci 1.3b

Rysunek 1.5 jest ilustracja graficzna wiasnosci 1.4b. Z faktu, ze formula ¢ nie jest spelniona
w zadnym punkcie przedziatu <p, p+s-1> mozna wnioskowac, ze formuta sometime-past < 5 @
nie jest spetniona w punkcie p+s-1. Jezeli formula ¢ nie jest dodatkowo spetniona w punkcie

p+s, to formuta sometime-past _ s ¢ nie jest spetniona w tym punkcie.

Wiasnos¢ 1.3¢

Jp.[0.plE@ Ak2(>) pts= [o, k] | sometime-past (.5 ¢)

Dowéd 1.3¢

Nalezy doprowadzi¢ do sprzecznosci zdanie:

3p. [0, plF @ Ak2(>) p+s A =[0, k] f sometime-past >(,) s ¢) = (def)
3p.[0,plFoAk2(>)ptsa—Tdm. 0<m< (S k-s=[o.m]fo=
Ip.[0,plFOAk2(>)ptsAaVm. 0<m<()k-sA[o,m]fF@
Sprzeczno$¢, gdyz z jednej strony: 3p. [0, p] F @ Ak -s 2(>) p, a z drugie;:
Vm.m<(<)k-sa[o,m]F@

Wynikla stad sprzeczno$¢ potwierdza prawdziwo$¢ twierdzenia.

sometime-past > ) s @
@ = true sometime-past _ s @ /

|
5 \4 & @
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Rys. 1.6 Ilustracja wiasnosci 1.3¢

Ilustracja graficzna wlasnosci 1.3¢ z rysunku 1.6 wskazuje, ze jezeli formula @ jest
spelniona w punkcie p, to formuta sometime-past -5 ¢ jest spelniona w punkcie wigkszym niz
pts, a formuta sometime-past , s ¢ w kazdym punkcie wigkszym lub réwnym p+s

Wilasnosci operatora always-past

Wilasnosé 1.4a

Ip—[0.plFeA 0< k-s<(S)p<k= [0, k]|always-past <()s®

Dowéd 1.4a:

Twierdzenie jest udowadniane w sposob analogiczny jak w przypadku wilasnosci poprzednich.
Wykazana zostanie sprzecznos$¢ ponizszego zdania:

3p. - [0,plF@A 0< k-s<(S)p<knl[o,k]Falways-past < )s@=

Ip. = [0,plFPA 0SS k-s<()p<kA(Vm.0<k-s<()m<k=[oc,m]f@)
Sprzeczno$é gdyz z jednej strony Ip. 0< k-s<(S)p<k A= [o, p]F ¢, a z drugiej: Vm. 0
<k-s<()m<k= [o,m]f@. Wobec powyzszego twierdzenie jest spetnione.

—always-past < (_)s @ —always-past _ @

o= false /
. \
‘ ‘p+s -1 ?p+s

0 p

Rys.1.7 Ilustracja wisnosci 1.4a

Rysunek 1.7 jest ilustracja graficzna wlasnosci 1.4a. Z faktu, ze formutfa @ nie jest speiniona
w punkcie p wynika, ze formuta always-past < s @ nie jest spelniona w zadnej punkcie z

przedzialu <p, p+s-1>. Dodatkowo formutfa always-past _ s ¢ nie jest takze spetniona w

punkcie p+s.
|

Wiasnosé 1.4b
(Vk.p<k<(S)ptsa[o.klf @)= [0, pts-1(pts)] F always-past < (s @

Dowod 1.4b

Witasno$¢ udowadniana jest poprzez doprowadzenie do sprzecznisci zdania:

(VK. p<k<(S) pts A [0, KIFQ) A—[a, prs-1(p+s)] Falways-past < (o) s @ =(def)
(Vk.p<k <) pts A [, kI @) A ~(Vm.p-1(p)< (£) m < pts-1(pts) = [o, m] | ¢) = (Vk.
p<k<(S)ptsa[c.klF@)A=(Vmp<m ()<pts=[c, m]f@)
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Sprzecznos$¢ udowadnia wlasnosé 1.4b

always-past < @

always-past _s ¢
@ = true ¢@=true

Rys.1.8 Ilustracja wlasnosci 1.4b

Rysunek 1.8 jest ilustracja graficzna wiasnosci 1.4b. Jezeli formuta ¢ jest spetniona w

kazdym punkcie z przedziatu <p, p+s-1> to formula always-past < s @ jest spelniona w
punkcie p+s-1. Dodatkowo, jezeli formuta @ jest spelniona takze w punkcie p+s, to formula

always-past _ @ jest speiniona takze w tym punkcie.

Wilasnos$é 1.4¢

3p.—[c.plfoak-p=(>)s= —[o,k]}always-past>(,)s @

Dowdd 1.4c:
Nalezy wykaza¢ nieprawdziwos$¢ zdania:

Jp.—[c.plFoak-p=(>)sA [0, K] Falways-pasts(,) s @) = (def)
3p.—[o.plFeAk-p2(>)sA (Vq.0<q<(Qk-s=[0,.qlfF¢)
Sprzeczno$é bo z jednej strony: Ip.k - s> (>) p A —[o, p] @, a zdrugiej Vq.k-s>(>)q=

[ o, q] F @. Sprzeczno$é udowadnia prawdziwo$¢ twierdzenia.
|

—always-past -, s @

¢ = false —always-past _ s @ /

|
2 \& ® o

Rys.1.9 Ilustracja wlasnosci 1.4¢
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Rysunek 1.9 ilustruje wiasnos¢ 1.4c. Jezeli formula ¢ nie jest spelniona w punkcie p, to
formuta always-past - s @ nie jest spetniona w zadnym punkcie wigkszym od p+s, a formuta
always-past | s @ w zadnym punkcie wigkszym lub rownym p+s.



2.3 Operatory temporalne czasu przysziego FTL

Podrozdzial ten wyjasnia definicje 1 semantyk¢ operatorow FTL zar6éwno
ograniczonych metrycznie jak i bez takich ograniczen oraz wprowadza i udowadnia pewne
wlasnosci wynikajace z definicji operatoréw FTL potrzebne w dalszej czgsci pracy.

2.3.1 Semantyka operatoréw FTL

Wprowadzenie operatoréw metrycznych do logiki FTL powoduje rozszerzenie semantyki
operatoréw temporalnych tej logiki. Znaczenie poszczegdlnych operatorow temporalnych jest
zalezne od tego, jaki znak wystepuje przy operatorze metrycznym (<, <, >, =). Definicja 1.7
przedstawia semantyke operatorow FTL.

Definicja 1.7
Niech @ . @, @2 beda formutami temporalnymi, p formulg atomowa, 6 sekwencja stanéw, w
ktorych formuly te sa rozpatrywane, k - punktem z przedziatu (0, |o]-1), s - operatorem
metrycznym.

Semantyka standardowych operatoréw logicznych zdefiniowana jest w sposob nastepujacy:

la) [0, k] Fp wtw. ok p

1b) [, k] F—¢ wtw. [0, k] [# ¢

lo) [0, k@1 A @2 wtw. [0, k]F @i oraz [, K] F @2
1d) [0, kI @1 v 2 witw. [0, k]F @ lub [o,k]F @,

Semantyka operatoréw FTL bez operatoréw metrycznych zdefiniowana jest w sposob
nastgpujacy:

2a) [0, k] F always-future @ wtw. Vi.k<i<|o|-1= [0, i]F o

2b) [o, k] f sometime-future ¢ wtw. Ji. k<i<|o|-1= [0, i]lFo@

2¢) [0, k] Fnext @ wtw. k <|o| -1 = [o,k+1]F@

2d) [0, k] F @ until ¢, wtw. 3j. k<j<lo|l-1 A[0,jlF@2 AVi. k<i<j=
[ga 1]|=(p1

Semantyka operatorow FTL z operatorami metrycznych zdefiniowana jest w sposob
nastepujacy:

Dla k+s <|g|-1 semantyka operatoréw FTL zdefiniowana jest nastepujaco:

3a) [0, k] | always-future < () 5 @ wtw. Vp.k<p<(S)k+s = [o,plFO
3b) [0, k] | sometime- future < () s @ wtw. Ip. k<p<()k+s = [o,plFo
3¢) [0, k] F @i until < ()5 2 wtw. 3p. k<p<(S)k+s = [, plFP2 A

Vi.k<i<p=l[o.ilFo

23



3d) [0, k] F always- future >(,) s @ wtw. Vp. k +s <(<)p = [0, plFo.
3e) [0, k] F sometime- future > () s @ wtw. Jp. k+s <()p = [0, p]F 0.

3f) [0, k1 F @i until > () s @2 wtw. 3p.k+s <(9)p A [0, pIF @2 A
Vik<i<p=Io.i] Fo

Dla k+s>|o] -1 semantyka operatoréw FTL zdefiniowana jest nastgpujaco:

4a) [0, k] F always-future < <) s® przyjmuje wartoo a false
4b) [o, k] | sometime- future < () s @ wtw. 3p. k<p<|o|-1 = [c,plF¢Q

4¢) [0, k1 F @i until < ()5 @2 wtw. 3p. k<p<|o|-1 = [o,plF@®> A
Vi.k<i<p=[o,i]F®

4d) [0, k] F always- future >(,) s @ przyjmuje wartos$¢ false
4e) [0 , k] | sometime- future > () 5 @ przyjmuje wartos$¢ false
4f) [0, K] F @i until > () s @2 przyjmuje warto$¢ false

Przyklad 1.3

Ponizszy rysunek ilustruje semantyke formuly: [ o, k] F @ until @>

@1 = true $2=true

N
® ES @

k j o] -1

Stan aktualny Stan koncowy

Rys.1.10 Spetnienie formuly [ o, k] F @, until 2

Formula [ ¢ , k] F @, until @, spetniona jest w punkcie k, jezeli formuta ¢, spetniona jest w
punkcie j > k oraz w kazdym punkcie pomiedzy k i j spelniona jest formuta @;.

2.3.2 Wiasnosci operatoréw FTL bez ograniczen metrycznych
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Logika FTL daje mozliwo$¢ stosowania zaréwno operatorow temporalnych
ograniczonych metrycznie jak i nieograniczonych metrycznie w jednej formule. Wobec tego
warto wykorzysta¢ wprowadzone w pracy [Zhou 1994a] wlasnosci rekurencyjne 1.5a - 1.5¢.

Dla operatorow FTL zachodza nastgpujace wlasnosci rekurencyjne:

Wilasnos¢ 1.5a

O until @, = @1 A (@2 Vv next (@) until @2))
Wiasnos¢ 1.5b
sometime-future ¢ < @ Vv next sometime-future @

Wilasnos$¢ 1.5¢
always-future @ < @ A next always-future @

Dowody wlasnosci 1.5a - 1.5¢ znajduja si¢ z pracy [Zhou 1994a].
2.3.3 WiasnoSci definicji operatoréw FTL z ograniczeniami metrycznymi

Celem tego podrozdzialu jest przedstawienie i1 udowodnienie wlasnosci wnioskowania
wykorzystanych pozniej w algorytmach weryfikacji w rozdziale II. Algorytmy weryfikacji
formul PTL bez ograniczen metrycznych wykorzystuja w procesie wnioskowania jedynie
wlasnosci 1.5a - 1.5c. Wprowadzenie operatorow metrycznych implikuje konieczno$é
zdefiniowania nowych wlasnosci wnioskowania dla operatorow temporalnych FTL. W
zwiazku z tym ten podrozdzial definiuje i udowadnia takie wlasnosci. Wigkszos¢ dowodow
wlasnos$ci prowadzonych jest metoda ,,nie wprost™.

Wiasnosci operatora until

Wilasnos$é 1.6a

p.p-k<(Ssalc.plfen (Vi.k<i<p=[o,ilf @)= [o,k]F @i until <5 @

Dowdd 1.6a

Wiasno$¢ wynika bezposrednio z definicji operatora until< ) s.

o1 until _, g2 ) = true @ until < () s P2 o= true

| yd
\?/# 3/ ®

p-s+1 | P
s

lo] -1

Rys.1.11. Spelnienie formuly [ o, k] ¢ until < (s @2



Rysunek 1.11 obrazuje wlasno$é¢ 1.6a. Z faktu, ze formula ¢, jest spelniona w punkcie p
pomiedzy punktami k i k+s, a formuta ¢; w kazdym punkcie pomigdzy punktem k a punktem

p, ktéry jest blizej punktu k niz s stanéw wynika, Zze spelniona jest formuta : @, until <; @2 w
kazdym punkcie k € (p-st1,p). Ponadto jezeli formuta ¢; spelniona jest w punkcie p-s, to

formuta @, until _ @, jest speiniona takze w punkcie p-s.

Wilasnos¢ 1.6b
Wiasnos¢ 1.6a jest rOwnowazna:

Jp.p-k<()salo,plFeA(Vik<i<p=[o,i]F ¢ until @)= [o, k] | ¢ until <) s ¢

Dowoéd 1.6b
Aby udowodnic te wlasno$¢ wystarczy zauwazy¢, ze:
[o.KIF@iuntil o> = [o.klF o

Dowdd tej implikacji wynika bezposrednio z semantyki until. Jezeli bowiem:
[o.klF@iuntil g =3p.k<p<|o|-1A[0.plF@ AVik<i<p=[o.ilfFe
=[o.klF o

W zwiazku z tym lewa strong implikacji wiasnosci 1.6b mozna zapisac:
Ip.p-k<()salo,plfeA(Vik<i<p=[o,i] @ until @)=

Ip.p-k<(Ssalo,plkeA(Vik<i<p=[o,i]Fe)=[o.,k]F@iuntil < (s 2),
co prowadzi do wlasnosci 1.6a

Analogiczne wlasnosci mozna wyprowadzi¢ w przypadku przeciwnych znakéw przy
operatorze metrycznym.

Wilasnosé 1.6¢

Jp.k<p<lol-1A[c,plF@A (Vi k<i<p=[o,ilF@i)= [, k][ @ until > @,

Dowod 1.6¢

Wtasnos¢ jest inaczej zapisang definicja operatora until > ,)s.

@ until , s @2

= true
® @, = true

— O /

— o °
\p-s—l p-s
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@i until > ) s @2

Rys.1.12. Spelnienie formuly @ until >, s @2

Rysunek 1.12 jest ilustracja graficzna wlasnosci 1.6¢. Z faktu, ze formuta @, jest spetniona w
stanie p oraz, ze w kazdym punkcie pomigdzy k i p spelniona jest formula ¢, wynika, ze
formuta @, until > (@, spelniona jest w kazdym punkcie z przedziatu <k, p-s-1> (oczywiscie,
jezeli k < p-s-1). Formula @; until , s @ jest przy tych zalozeniach jeszcze dodatkowo

spelniona w stanie p-s.
Na podstawie powyzszej wlasno$ci mozna wnioskowac:

Wilasnosé 1.6d

Jp.k<p<lol1afo, plE@A(Vi. k<i<p=[o,i]F @ until @)= [0, k] | ¢ until > ) ¢

Dowad 1.6d
Dowdd jest analogiczny jak w przypadku wlasnosci 1.6b

Wilasnosci definicji operatora sometime-future

Wilasnos$é 1.7a

3p. [0, plF o= (Vk.p-s < () k<p= [0, k] f sometime-future < (_)s P)

Dowéd 1.7a
Aby udowodni¢ wlasnos¢ 1.7a nalezy doprowadzi¢ do sprzecznosci zdanie:

Jp. [0, plF@ A= (Vk. p-s < () k< p= [0, k] F sometime-future <(0)sP)=

Jp. [0, plF@ A Tk. p-s < (L) k<p A — [0, k] F sometime-future <(<)s @ = (def)
3p. [0, plFoATK ps<(k<pAr—-(Eq k<q<(9kts<lo]-1=[o,qlF¢)=
3p.[c.plk@ ATk ps<(k<pa Vg k<q<(Hkts<|o]-1r=[o,qlfe¢
Sprzecznosé bo z jednej strony Jp. p< (<) kts A [0, p] F @, a z drugie;:
Vq.q<(ktsa-[o,qlko

sometime_future < («)s @ o=

lo] -1

sometime_future _s @ true

? ‘p-s#{
p-s

S
Rys.1.13. Ilustracja wlasnosci 1.7a
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Z faktu, ze @ jest spetniona w punkcie p wynika, ze formuta sometime_future < @ jest

spetniona w kazdym punkcie z przedzialu <p-s+1, p>, a formuta sometime_future _s @ w

kazdym punkcie z przedziatu <p-s, p>.
|
Wiasnosé 1.7b

(Vk.p-s<k<()p<|o|-1 A=[c, k] @)= —[0, p - s] F sometime-future < Qs ®

Dowod 1.7b

Sposéb prowadzenia dowodu jest analogiczny jak w przypadku wlasnosci 1.7a. Nalezy
doprowadzi¢ do sprzeczno$ci:

(Vk.p-s<k<()p<lo|-1 A—[c,KkIF@) A [0, p - s] F sometime-future < () s @ =(def)

(Vk.p-s<k<()p<lo/-1 A=[c.klF9) A3q.p-s<q<(S)k<]o|-1= [0, q]F9)
Ewidanetna sprzecznos¢ udowadnia wlasnosc¢.

—sometime_future <5 @

o= false
—sometime_future _ (V o= false

- /
pes +p @

Rys.1.14. Ilustracja wtasnosci 1.7b

Rysunek 1.14 jest ilustracja graficzna wlasnosci 1.7b. Jezeli formula ¢ nie jest spelniona w
kazdym punkcie z przedziatu <p-s+1, p>, to formuta sometime_future < 5 ¢ nie jest spelniona
w punkcie pts-1. W przypadku znaku < przy ograniczeniu metrycznym, jezeli ¢ nie jest
spetniona w kazdym punkcie z przedzialu <p-s, p>, to formula sometime_future _ 5 @ nie jest
spelniona w punkcie p-s.

Wiasnosé 1.7¢
Jp.[o, plF@ = (Vk. 0 <k <(<) p-s = [0, k] | sometime-future >(,) s ¢)

Dowéd 1.7¢
Dowdd wlasnosci opiera si¢ na doprowadzeniu do sprzecznosci nastepujacego zdania:

Jp.[o, plF® A =(Vk. 0 <k <(<) p-s = [0, k]  sometime-future >, s ) =(def)

Jp.[o. plF® ATk 0<k <() p-s A= [0, k] F sometime-future )5 ®) =
Ip.fo,plEeATK 0<k<()p-s A= (Fq. k+s<()q<|o-1=[0,qlF@)=
Ipfo.plFO ATk 0k <(L)p-s AVqk+s<(S)q<|ol-1A—[o,q]fFo

Dochodzimy do sprzecznosci, gdyz z jednej strony: Ip, k + s < (<) p, Ip.[c, plF ¢, a z
drugiej Vm. k+s<()m A= [0, q]Fo.
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Wobec tego sprzeczno$¢ udowadnia spelnienie twierdzenia.

sometime-future - s @
@ =true

sometime- future , 5 @ /

|
e o O @

0 p-S-l p-S p

Rys.1.15. Ilustracja wlasnosci 1.7¢

Przedstawiona na rysunku 1.15 ilustracja graficzna wskazuje, ze jezeli formuta ¢ spelniona
jest w punkcie p , to formula sometime-future - ¢ @ spelniona jest w kazdym punkcie
mniejszym lub réwnym p - s-1. Formula sometime-future . s ¢ spetniona jest dodatkowo
jeszcze w punkcie p-s.

Wiasnosci definicji operatora always-future

Wiasnos$é 1.8a

Ip—[o.plFe= (Vk.0<p-s<()k<p= ([, k] | always-future < )s®)

|
Dowdd 1.8a
Metoda dowodzenia jest taka sama, jak w przypadku poprzedniej wlasnosci. Nalezy
udowodni¢ sprzeczno$¢ powyzszego zdania:

Ip—[o, plF@ A—(Vk.0<p-s < () k<p= ([, k] F always-future < ()5 @)=
dp—[o.plF@ ATk 0<p-s <(S)k<pAa[o,k]always-future < ()5 =(def)
Ip—[o,plFe ATk 0<p-s<()k<pavqk<q<(S)kts<|ol-1=[0.q]Fo
Dochodzimy do sprzecznosci, gdyz z jednej strony: 3p, p< (<) k + s oraz —[c , p]F ¢, a z
drugiej Vq. q < () k +s = [o, q] F @). Sprzecznos¢ udowadnia poprawnos$¢é twierdzenia.

w
—always_future < (_)s @
—always_future _ @ \ @= false
? ‘ p-5+1 $| p '
p-s S lof -1 =3



Rys.1.16. Ilustracja wlasnosci 1.8a

Rysunek 1.16 jest ilustracja graficzna wlasnosci 1.9a. Jezeli formuta ¢ nie jest spelniona w
punkcie p, to formuta always_future <@ nie jest spelniona w zadnym punkcie przedziatu <p-

s+1, p>. Dodatkowo formula always_future _ @ nie jest spelniona takze w punkcie p-s.

Wilasnos¢ 1.8b
(Vk. p-s<k<(S)p A [0, k] F @)= [0, p-s] F always-future< ) s ¢

Dowod 1.8b
Dowdd polega na doprowadzeniu do sprzecznos$ci zdania:

(Vk. p-s<k <(S)p A [0, K] F @) A [0, p-s] F always-future< (_y s ¢ = (def)

(Vk.ps<k <(Sp A [0, K]k @) A (=¥a. ps<q<(S)p<|o|-1=[0.q] k@)
Sprzecznos$¢ udowadnia poprawnos¢ wiasnosci.

always_future < _)s @
Q= true

always_future _ @ \ / = true
r 6 p-S+ 1
p-s

Rys.1.17. llustracja wlasnosci 1.8b

S

Na rysunku 1.17 widaé, ze jezeli formuta @ jest spelniona w kazdym punkcie z przedziatu <p-
s+1, p> wynika, ze formula always_future < 5 @ jest spelniona w punkcie p-s+1. Formuta

always_future _s ¢ jest spetniona takze w punkcie p-s.

Wiasnosé 1.8¢

3p. —lo, plF o= (Vk, 0 <k <) p-s= —[o, k] F always-future >, s ¢)

Dowadd 1.8¢
W zwiazku z tym musi byc doprowadzone do sprzecznosci zdanie:

3p. [0, plF@ A =(Vk. 0 <k <() p-s= [0, k] | always-future >,y s ) =
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3p. —[o, plE@ A (Vk. 0 <k <(S) p - s = —[o, k] F always-future >, s ) =

3p. —[o, plFO ATk 0<k <(S) p-s Ao, k] Falways-future >, s ¢ = (def)
3p.—[o.plF@AIK 0Sk<(Hp-saVq k+s<()q<lo]-1=[c.qlk¢
Sprzeczno$é, bo z jednej strony Ip. k+s <(<) p A —=[c, p] F @, a z drugie;:
Vg k+s<()q=[o.qlF¢

—always-future >()s @ @ = false

\ —always- future , s @

‘

p-s-1 p-s p

Rys.1.18. Ilustracja wlasnosci 1.8¢

Rysunek 1.18 jest ilustracjq graficzna wilasnosci 1.8c. Jezeli formuta @ nie jest spetniona w
stanie p, to formuta always-future -5 @ nie jest spetniona w kazdym punkcie mniejszym lub
réwnym p-s-1, a formula always-future . s ¢ dodatkowo jeszcze w punkcie p-s.

2.4 Mieszana logika temporalna MTL

Trzecim i ostatnim rodzajem logiki rozpatrywanym w niniejszej pracy jest mieszana
logika temporalna MTL. Logika ta daje mozliwo$¢ uzywania zaréwno operatoréow logiki
temporalnej czasu przeszlego jak i przyszlego w jednej formule.

Formuly logiki MTL sa rozpatrywane w sekwencji stanow o = (Co, Oj, ..., Ok, ...).
Zachodzi jednak pewna istotna r6znica pomigdzy tymi formulami a formutami FTL oraz PTL.

Formuta PTL w sekwencji standbw ¢ w punkcie czasu k jest wlasciwie rozpatrywana
w sekwencji stanéw ok = (0o, Oy, ..., Ok). Pozostale stany z sekwencji stanéw o nie majq
wplywu na formutg PTL.

Podobnie jest z formutami typu FTL. Formuta FTL w punkcie k jest rozpatrywana w
sekwencji stanOw ok = (O, Ok+1, --.)-

W przypadku formut MTL sprawa wyglada w sposéb nieco inny. Z uwagi na to, ze
sktadnia i semantyka formul MTL jest zlozeniem skladni i semantyki formut FTL i PTL,
sekwencje standéw, w ktorych formula taka jest rozpatrywana jest rowniez zlozeniem stanow
rozpatrywania formut PTL i FTL. W zwiazku z tym formuly MTL rozpatrywane sa w calej
sekwencji stanow © .

Formuty MTL wprowadzaja takze koncepcje punktu odniesienia [Klimek 1999]. Punkt
odniesienia w tym znaczeniu to punkt w ktérym mozna odnie$¢ si¢ jednoczesnie do



przesztosci jak i do przysziosci. Mozliwosci takiej nie daja ani formuly PTL ani FTL.
Przyktadem formuty MTL moze by¢: ¢ = A since B A C until D.

Formuta taka jest spetniona w punkcie t, jezeli wartosci formut A, B, C i D sa takie jak
na rysunku 1.19.

C =true
A =true

@ o

true t D = true

3]
Il

Rys. 1.19. Warunki spelnienia formuly A since B A C until D w punkcie t.

Taka formule nie jest tatwo zastapi¢ formula PTL ani formula FTL. W zwiazku z tym
logika MTL przydaje si¢ wlasnie w sytuacjach, gdy istnieje potrzeba spojrzenia z danej chwili
jednoczesnie w przesztosc i przysztose.

Z uwagi na fakt, ze logika MTL jest zlaczeniem logik FTL 1 PTL, wszystkie wlasnos$ci

wnioskowania wprowadzone w poprzednich rozdzialach zaréwno dla logiki FTL jak i PTL
maja rowniez zastosowanie do logiki MTL.



3. METODY WERYFIKACJI FORMUL TEMPORALNYCH

Niniejszy rozdzial zawiera metody weryfikacji formul temporalnych. W rozdziale 1
przedstawiono trzy rodzaje logik temporalnych: PTL, FTL oraz MTL, przy czym kazda z nich
mozna jeszcze podzieli¢ na dwa rodzaje: logike z ograniczeniami metrycznymi oraz logike
bez ograniczen metrycznych. Rozdzial 1 zaklada réwniez, ze logika temporalna z
ograniczeniami metrycznymi jest rozszerzeniem logiki temporalnej bez ograniczen
metrycznych. W zwiazku z tym réwniez metod¢ weryfikacji formul logiki temporalnej z
ograniczeniami metrycznymi mozna traktowa¢ jako rozszerzenie metody weryfikacji formut
bez ograniczen metrycznych. W zwiazku z tym rozdziat Il przedstawia w rzeczywistosci sze$¢
metod weryfikacji formul temporalnych w zaleznosci od tego, jakiego typu sa te formuly.
Dodatkowa sidédma metoda jest metoda MTLStateVerification, ktéra jest metoda weryfikacji
formut prostych logiki MTL z operatorami metrycznymi

Metody weryfikacji opieraja si¢ na grafach przejs¢. Sam pomyst wykorzystania grafow
przejs¢ do weryfikacji wigzow integralnosci zostal po raz pierwszy przedstawiony w pracy
[Lipeck i Saake 1987], a nastgpnie modyfikowany w pracach [Schwiderski i inni 1994] oraz
[Zhou 1994], ktorego bitemporalne grafy przejs¢ maja posta¢ zblizong do tych
rozpatrywanych w tej pracy. Grafy bitemporalne w [Zhou 1994] zbudowane sa za pomoca
wlasnosci rekurencyjnych 1.1a - 1.1c oraz 1.6a - 1.6¢. Sa wigc wystarczajacym mechanizmem
wnioskowania w przypadku formul logiki temporalnej bez ograniczen metrycznych. Same
grafy bitemporalne nie wystarczaja jednak do weryfikacji formul z ograniczeniami
metrycznymi. Do tego celu potrzebne sa jeszcze wilasnosci definicji operatoréw temporalnych
ograniczonych metrycznie z rozdziatu 1. Koncepcja graféw przejs¢ przedstawiona w tej pracy
rozni od koncepcji z [Zhou 1994]. Réznice te sa ukazane w podrozdziatach 3.1.113.2.1.

Rozdzial 11 zostal podzielony na kilka cze$ci. W pierwszej przedstawione sa grafy
przej$¢ czasu przesziego (PGP), ktére moga by¢ wykorzystane do weryfikacji formut logiki
temporalnej czasu przesztego (PTL). W czgsci drugiej przedstawione zostang mieszane grafy
przej$¢ (MGP) oraz ich wykorzystania do weryfikacji formut MTL. Problemy weryfikacji
formut FTL i MTL sa na tyle podobne, ze zdecydowano si¢ opisac je w jednym podrozdziale.
W czesci trzeciej przedstawiona jest uproszczona, przydatna w praktyce metoda
MTLStateVerification. Dwa ostatnie podrozdzialy opisuja problemy zwigzane z kosztami
wszystkich metod. Badana jest ztozono$¢ pamigciowa i obliczeniowa wszystkich metod.
Poruszane sa problemy jak najbardziej efektywnego przechowywania dodatkowych danych
przydatnych w procesie weryfikacji.
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3.1 Weryfikacja formul PTL

Podrozdzial ten opisuje metod¢ weryfikacji formut PTL. Sklada si¢ z dwodch
podrozdziatléw: pierwszy definiuje grafy PGP, drugi przedstawia metod¢ weryfikacji wraz z
opisem.

3.1.1 Grafy przejs¢ logiki czasu przeszlego (PGP)

Grafy PGP sa tworzone na bazie wilasnosci rekurencyjnych 1.1a-1.1c wprowadzonych
w rozdziale I. Mimo, ze sam pomyst zostal zaczerpnigty z pracy [Zhou 1994], grafy PGP
rdznig si¢ nieco od tych z cytowanej powyzej pracy w sposob nastgpujacy:
e istnieje wigksza liczba typéw wierzchotkow;
e w przypadku operatoréw always past 1 sometime_past ograniczonych metrycznie nie
jest potrzebne przechowywanie wierzcholtka previous.

Grafy PGP tworzone sa w sposob rekurencyjny na podstawie formuty typu PTL. Na
tak zdefiniowanym grafie mozna nastgpnie przeprowadzi¢ weryfikacj¢ formuty.

3.1.1.1 Definicja grafu PGP

Definicja 2.1
Niech ¢ formuta PTL Graf przej$¢ czasu przesziego (PGP) sklada si¢ z nastepujacych
komponentow:

1) skonczonej liczby wierzchotkdw Vegp =V UV U V_U Vprey U Vaom U Vsmid U Vpast U
VeV VFalse przy ¢zym:

oV - zbidr wierzchotkéw koniunkcji;

oV -2zbidr wierzcholkéw dysjunkcji;

eV_ - zbiér wierzchotkow negacji;

° Vpast - zbidr wierzcholkéw czasu przesziego (typu Past), przy czym Vp,g =

VStPast U VAlPast v VSince
oVgipast - zbidr wierzcholkow typu Past skojarzony z operatorem sometime_past,
oV aipast - zbidr wierzchotkéw Past skojarzony z operatorem always_past;
®Vsince - zbior wierzchotkow typu Past skojarzony z operatorem since;
oVpy - zbidr wierzchotkow typu Previous, przy czym Vpey = Vsiprev U Valprey U
VSprev
oVsiprey - zbior wierzchotkdw typu Previous skojarzony z operatorem sometime_past,
®Vaiprey - zbidr wierzchotkéw Previous skojarzony z operatorem always past;
oVsprey - zbior wierzchotkow typu Previous skojarzony z operatorem since;
®Vawm - zbior wierzchotkdw atomowych;
*Vsmia - wierzcholek typu Middle skojarzony z operatorem since;
®VEase - zbior wierzchotkow typu false,
Ve - zbidr wierzchotkdéw typu true;
® Vi - zbidr wierzchotkow wykorzystywany do tworzenia grafu

2) skonczonej liczby krawedzi E = Eg U Er, przy czym:
-Eg € V xV -krawgdzie obliczania;
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-Etr <V X Vpry - krawedzie przejsé;

3) wierzchotka poczatkowego voe V;
4) opisu wierzchotkéw v : V — string;

Opis wierzchotka ma posta¢ podformuly zwiazanej z tym wierzchotkiem. Stuzy do tworzenia
podgrafow grafu formuly ¢. Przykladowo opisem wierzchotka poczatkowego vy jest cata
formuta @. W przypadku stosowania operatora metrycznego w podgrafie wprowadzone sa
jeszcze:

5) funkcji operatora metrycznego wierzchotka met: Vp,e — integer U NULL;
6) funkcji znaku przy operatorze wierzchotka sign: Vp,e — {<.<,>, 2, NULL};
7) zmiennej pomocniczej threshold: Vp,qe — integer;

8) zmiennej pomocniczej verified: Vpasy — {true, false, unknown};

9) zmiennej pomocniczej verified: vo — {true, false, unknown};

W grafach PGP wierzcholki sa podzielone na pie¢ réznych klas. Do klasy V naleza
wierzchotki odpowiadajace iloczynowi podformut danej formuly, V  wierzchotki sumy
podformut, V_ - wierzcholki negacji. Vawm zwiazany jest z podformuly atomowa, a Ve, z
operatorem temporalnym. Wierzcholki typu Past dziela si¢ na trzy kategorie w zaleznosci od
rodzaju operatora, ktéremu sa przypisane. Klasa wierzcholkow Vp., zawiera wierzcholtki
typu Previous, a klasa Vswmig jest specjalng klasa wierzcholkéw wprowadzonych dla utatwienia
wnioskowania metrycznego operatora since. Kazdemu wierzchotkowi typu Past odpowiada
doktadnie jeden wierzchotek typu Previous, a kazdemu wierzcholkowi typu Previous jeden
wierzchotek typu Past. Wyjatek od tej zasady stanowia operatory always past i
sometime_past z operatorami metrycznymi, ktére nie potrzebuja przechowywaé wartosci z
poprzedniego stanu.

W grafie PGP wyroznia si¢ takze dwie klasy krawedzi. Sa to Ep - krawedzie
obliczania oraz Er - krawedzie przej$¢. Kazda krawedz przejs¢ jest polaczeniem pomigdzy
wierzchotkiem typu Previous, a wierzchotkiem odpowiadajacym formule rozpatrywanej Vpag
lub wierzchotkiem podformuly bedacej argumentem formuly typu Previous. Kazda inna
krawedz grafu jest krawedzia obliczania. Krawedzie obliczania stuzg do udostgpniania
argumentow potrzebnych wierzchotkom do obliczania ich warto$ci logicznych, a krawedzie
przejs¢ przekazuja warto$¢ logiczna obliczona w poprzednim stanie bazy, ktora jednoczesnie
stuzy do obliczania warto$ci w stanie obecnym.

Z kazdym wierzchotkiem typu Past moga by¢ skojarzone sa dwie funkcje met i sign.
Funkcja met zwraca warto$¢ liczbowa operatora metrycznego, a funkcja sign znak przy tej
wartosci. Te dwie wyzej wspomniane funkcje przyjmuja wartos¢ NULL, jezeli z
wierzchotkiem Past nie jest zwigzany operator metryczny. Dodatkowo z kazdym
wierzchotkiem typu Past zwigzana jest zmienna pomocnicza threshold oraz verified. Zmienna
verified zwiazana jest dodatkowo z wierzcholkiem vo. Ich zastosowanie bedzie wyjasnione
pozniej.

|

Przykiad 2.1 ilustruje intuicyjny sposob tworzenia grafu PGP dla formuly sometime-
past A Formula nie zawiera operatorow metrycznych, wobec czego sposdb tworzenia grafu
jest identyczny jak w pracy [Zhou 1994].



Przyklad 2.1

Dana niech bedzie formula ¢ = sometime-past A . Graf odpowiadajacy tej formule
tworzony jest na podstawie wlasnosdci: sometime-past A <> A v previous sometime-past A.
Odpowiedni graf PGP sktada si¢ z trzech wierzchotkow : V= {vo}, ktéry odpowiada formule
rozpatrywanej sometime-past A, V aom= {V1} przy czym v (vi) = A oraz Ve, = {V2}, a takze z
trzech krawedzi: jednej krawedzi przejs¢ Er = {<vo, v»>} 1 dwoch krawedzi obliczania
Eg={<vi, Vo>, <va, v¢>}. Odzwierciedla to rysunek 2.1. Tak wigc, by zweryfikowa¢ formute
sometime-past A nalezy zna¢ warto$¢ podformuly atomowej A oraz warto$¢ poprzednia
sometime-past 4.

sometime-past A

.

A @ previous sometime-past A

Rys. 2.1. Graf formuly ¢ = sometime-past A

Grafy PGP sa konstruowane w sposéb indukcyjny. Wierzcholek vy odpowiada zawsze
najwyzszemu operatorowi potaczenia w hierarchii pofaczen.

Przyklad 2.2

Dla przyktadu graf formuly ¢, = always-past A v sometime-past B sklada si¢ z dwéch
podgrafow formut: always-past A i sometime-past B , przy czym kazdy z nich polaczony jest
poprzez krawedz oblicznia do wierzchotka vy , gdzie V, = {vo}. Ilustruje to rysunek 2.2.
Rowniez formulg bazujaca na zlozeniu operatréw temporalnych daje si¢ tatwo przedstawic¢ za
pomoca takiego grafu. Rysunek 2.3 przedstawia formule ¢, = always-past sometime-past A

always-past A v sometime-past B

sometime-past B always-past A

previous sometime-past B previous always-past A
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Rys. 2.2 Graf formuly ¢; = always-past A v sometime-past B

always-past sometime-pastA

sometime-past A

previous always-past sometime-pastA

A previous sometime-pastA
Rys. 2.3 Graf formuly ¢, = always-past sometime-past A

3.1.1.2 Metoda konstrukcji grafu PGP

Podrozdzial prezentuje metody tworzenia grafu PGP dla formuly ¢. Graf taki
tworzony jest w sposdb indukcyjny. Poprawnie semantycznie zdefiniowana formuta ¢ jest
parsowana na podformutly. Nastgpnie dla kazdej takiej podformuly uruchamiana jest metoda
SubPGPCreation, a w przypadku napotkania operatora temporalnego metoda
TemporalPGPCreation. Algorytmy te sa zaczerpnigte z pracy [Zhou 1994], lecz mozliwosé
wykorzystania operatorow metrycznych w niniejszej pracy implikuje modyfikacj¢ podgrafu
zwigzanego z operatorem temporalnym always-past i sometime-past.

Algorytm 2.1

Konstrukcja podgrafu PGP:

Niech ¢ formuta logiki temporalnej czasu przeszlego postaci: always-past ¢, sometime-past
@1, @) since @,. Odpowiedni graf PGP T=<V, E, v, vo> dla formuly ¢ jest budowany w sposéb

nastgpujacy:

procedure TemporalPGPCreation (formula ¢, graph T)
/* s - oznacza operator metryczny (s € integer U NULL) a sign - znak przy tym operatorze:
sign € {<,<,>,>, NULL} */

case ¢ of
always-past 5o 5 @1 : AlwaysPast (@, T, sign, s);
sometime-past so 5 @1 : SometimePast (¢, T, sign, s);
@ Sincego5 P2 : Since (@1, @2, T, sign, s);
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endcase;
endproc;

procedure AlwaysPast (formula ¢, graph T, char sg, integer s)
begin

/* dodawane sa nowe wierzchotki */

Vawpast : = Varast U {Vio}; VExt: = VEx U {Vit};

/* Przyporzadkowanie warto$ci zmiennym zwigzanym z ograniczeniami metrycznymi */
sign(vio):= sg; met(vio):=s;

if sign(g) # NULL then
Ve : = Ve Y {Vi2};
V(vi2):= true; V(vil) = @
v(vjo) = always-past @;
Eg = Eg U{< Vi1 Vio>, <Viz Vio>}; /* Krawedzie obliczania*/

else
VAlPreV L= VAlPrev o {ViZ};
V(Vio) = @1 A previous always-past @1; V(Vi1) = @1 ;
V(vip) = previous always-past @i;
Ep = Eg U{< Vi1 Vio>, <Viz Vio>}; /* Krawedzie obliczania*/
Er=Er U{<vip vio>}; /* Krawedzie przej$¢*/
endif
endproc;

procedure SometimePast (formula ¢, graph T, char sg, integer s)
begin

/* dodawane sa nowe wierzcholki */

Vstpast : = Vspast W {Vio}s VExt:= VEx U {Vil};

/* Przyporzadkowanie warto$ci zmiennym zwigzanym z ograniczeniami metrycznymi */
sign(vip):= sg; met(vip):=s;

if sign(¢) # NULL then
VFalse : = VFalse U {Vi2};
V(vip):= false; v(vii) = @;
V(Vip) = sometime-past @;
Eg = Eg U{<Vjj Vio>, <Viz Vio>}; /* Krawegdzie obliczania*/

else
Vsiprev 1 = Vsiprey U {Vi2};
V(Vio) = @ A previous sometime-past @; V(vi;) = @;
V(Vviz) = previous sometime-past @;
Eg = Eg U{< V1 vio>, <Viz Vio>}; /* Krawedzie obliczania*/
Er=Et U{<vio vio>}; /* Krawedzie przejs¢*/
endif;
endproc;
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procedure Since (formula ¢, formula ¢,, graph T, char sg, integer s)

begin

/* dodawane sa nowe wierzchotki */

Vsince : = Vsince W {Vio}; VExt:= VEx U {Vit, Vi3}; Vsmia : = Vsmid U {Vi2}; Vsprev : = Vsprev
U {Via);

/* Przyporzadkowanie warto$ci zmiennym zwigzanym z ograniczeniami metrycznymi */
sign(vio):= sg; met(vi):=s;

V(Vio) = @1 A (2 v previous @ since @©2); V(Vii) = Q1 ;
V(Viz) = @, Vv previous @; since @Q2; V(Vi3) = @2 ; V(Vis) = previous @ since @a;

Eg = {< Vi1 Vio>, < Vi Vio>, < Vi3 Vi >, < Vig Vip >}; /* Krawedzie obliczania*/
Er= {<vio vis>}; /* Krawedzie przejsc*/
endproc;

Algorytm 2.2
Konstrukcja grafu PGP

Niech ¢ formula logiki temporalnej. Odpowiedni graf PGP T=<V, E, v, vo> dla formuty ¢
jest budowany w sposob nastgpujacy:

procedure PGPCreation (formula ¢, graph T)
begin
V( Vo) : =@ /* utworz vo */
SubPGPCreation( vy, T) ;
endproc;

procedure SubPGPCreation ( node v, graph T)
begin
case v(v) of

01 A Q2 : /* utworz dwa nowe wezly v; i vj */
V. :=V U {v}; Vex:=Vex U{vyVj}s
Eg:=Eg U { <vj, v>, <vj, v>};
V(Vi) 1= @15 V(V) 1= @23

01V @ : /* utwérz dwa nowe wezly vii v */
V,:=V, U {v}; Vea:=Vex U{ViVj};
Ep:=EguU { <v;, v>, <vj, v>};
V(Vi) 1= @15 V(V)) 1= 2

- @ : /* utworz nowy wezet v; */
V_:=V_uU {v}; Vex:=Vex U {vi};

Eg:=EpuU {<v, v} v(V) :=qQi;

A; :/* A jest formula atomowa */
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Vatom i= Vatom U{V}; V(V) $= Ai 5

previous @ :/* utworz nowy wezet v; */
VPrev = VPrev () {V}; VExt ‘= VExt () {Vi};
Ep:=Epu {<v;, v>}; Er:=Eru {<v,v}; V(Vi) : =@ ;

else . /* utwérz podgraf dla operatora temporalnego */
TemporalPGPCreation (v(v), T)
endcase;
endproc;

3.1.2 Weryfikacja formul PTL

Podrozdzial opisuje metode weryfikacji formut PTL z ograniczeniami metrycznymi.
Jest on napisany w sposob nastgpujacy: Pierwsza czg$¢ zawiera definicje 1 zalozenia wstepne
przydatne w procesie weryfikacji. Czg$¢ druga to algorytm weryfikacji. Czgs$¢ trzecia wyjasnia
kiedy algorytm powinien by¢ uruchamiany. Kolejne dwie czgsci to odpowiednio: opis metod
algorytmu oraz przyktady weryfikacji formut PTL.

3.1.2.1 Zalozenia wstgpne

Cecha charakterystyczng formut PTL (szczegdlnie w kontekscie baz danych) jest to, ze
ich weryfikacja odbywa si¢ na podstawie danych z przesziosci. Dane z przeszlosci s znane, a
wiec formuta PTL moze by¢ na ich podstawie zweryfikowana. Tak wigc do zweryfikowania
formuly PTL w stanie k£ korzysta si¢ z danych w stanach mniejszych od k.

Definicja 2.3

Przedzial weryfikacji

Przedzialem weryfikacji formuly ¢ przy waluacji @ jest sekwencja stanéw w ktérej odbywa
si¢ weryfikacja formuly @, przy czym begin state(p,6) oraz end state(p,6) oznaczaja

odpowiednio punkty czasu poczatku i konca weryfikacji.
|

Wszystkie algorytmy weryfikacji formul temporalnych korzystaja z funkcji markujacych.
Weryfikacji formut PTL opiera si¢ na logice dwuwarto$ciowej. W zwiazku z tym funkcja m
przybiera warto$¢ true lub false. Do weryfikacji formut FTL i MTL wykorzystywana jest
logika trojwartoSciowa. W zwiazku z tym podrozdzial wprowadza funkcje m’, ktéra
przyjmuje wartosci true, false 1 unknown.

Definicja 2.4
Markowanie

Markowanie m,, , wierzchotka v grafu T formuty ¢ jest funkcja m, - k — { true, false }, gdzie
k- indeks stanu w ktérym obliczana jest warto$¢ formuly

3.1.2.2 Algorytm weryfikacji formul PTL

Algorytm 2.3
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Weryfikacja formul PTL

Do weryfikacji formut PTL wykorzystywane sa dane z przesziosci. Tak wigc w
dowolnym punkcie wiadomo, czy weryfikowana formutla jest spelniona czy nie. W zwiazku z

tym, od razu mozna podja¢ odpowiednie kroki jako reakcj¢ na spelnienie badz niespelnienie
formuly. Metoda weryfikacji jest rozszerzeniem metody z pracy [Zhou 1994] o mozliwo$¢
weryfikacji formut z operatorami metrycznymi. Czcionka Courier Italics zaznaczone
sq te sekcje kodu, ktére sa brane pod uwage przy weryfikacji formul z operatorami
metrycznymi. Tak wigc jezeli rozpatrywane sa formuly bez ograniczen metrycznych wyglad

metody staje si¢ prostszy.

procedure PTLVerification (formula ¢, integer k, valuation 0)

begin

/* Zmienna globalna rejestrujgca rozpatrywana formule */

var: formula @y;

Oy = @3

PTLMarkNode(vo(®), k, 0);

endproc;

procedure PTLMarkNode (node v, integer k, valuation 0)

begin
case v of

V € Vatom : if Y(V) = true then

veV

veV

veV

m, (k) : = true;

else

my ( k) : = false;

endif;

if <v’, v>€ E then
PTLMarkNode (v’, k, 0);
m V-e( k) s mV’,e( k)>
endif;

if <v’, v>€ E and <v”, v> € E then
PTLMarkNode (v, k, 0);
PTLMarkNode (v’, k, 0);

my (k) : =my, (k) A my (K);
endif;

if <v’, v>€ Eand <v”, v> € E then
PTLMarkNode (v”, k, 0);
PTLMarkNode (v’, k, 0);

my, e( k):= my’, k) v my, e( k);
endif;
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VE Vprey:

veV AlPast -

veV StPast -

V € V since :

vV E VSMid:

if <v’, v> € E7then
my (k)= my (k-1);
endif;

if <v’, v>¢€ E and <v”, v> € E then
PTLMarkNode (v”, k, 0);
PTLMarkNode (v’, k, 0);

my (k) :=my (k) Amy (k)

if met (v)=NULL then
if v’€ Vpyeythen my (k)= my ( k);
else if v’€ Vpyeythen my» (k):=my ( Kk);
else PTLMetricVerification (v,k,0);
endif;
endif;

if<v’, v>€ Eand <v”, v> € E then
PTLMarkNode (v, k, 0);
PTLMarkNode (v’, k, 0);

my (k) :=my (k) vmy (k)

1f met (v)<>NULL then

if v’€ Vpreythen my (k):=m, (Kk);

else if v’€ Vppeythen my» | (k):=my (K);
else PTLMetricVerification (v,k,8);
endif;
endif;

if <v’, v>¢€ E and <v”, v> € E then
PTLMarkNode (v, k, 0);
PTLMarkNode (v’, k, 0);

my (k) :=my (k) Amy (K);

if v’/ € Vswigthen threshold(v, 6):= threshold(v’, 6);

else if v” € Vg then threshold(v, 6) := threshold(v” , 0);
if met (v)<>NULL then PTLMetricVerification (v,k,8) ;
endif;

if <v, v’’> € Etthen
my, (K)=my (k);
endif;

if <v’, v>€ E and <v”, v> € E then
PTLMarkNode (v, k, 0);
PTLMarkNode (v’, k, 0);

my, (k) :=my (k) v my (k)
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if sign(v)=’<’ or sign(v)=’'<’ then

if v’ & Vprey and mys,,(k) = true then threshold(v, 0):= k;

else if v” & Vsprey and my~,,(k) = true then threshold(v, 6):= k;

endif;
endif;
else if sign(v)=’> or sign(v)=’2’ then
if v/ & Vprev and mys,,(k) = true and my,,(k)= false then
threshold (v, 0) := k;
else if v” & Vprev and my~,,(k) = true and my 6 ,(k) = false then
threshold (v, 6) := k;
endif;
endif;
endcase;
endproc;

// Procedura przeprowadza koncowa weryfikacja uwzgledniajaca operatory metryczne

procedure PTIMetricVerification (node v,integer k,valuation 6)

begin
case v of

VE Vstpast

if sign (v)= , <

” (or , < ”) then

if my,,(k)= true then threshold(v, 0):= k;

else if my,,(k)= false then

endif;

[

if threshold(v,0) = 0 then verified(v,0)=false;
else if k - threshold(v,08) < (or < ) met(v)
my,,(k) := true; // wtasnosé¢ 1.3a

else verified(v,0)=false; // wtasnos$é 1.3b

endif;

// m, g(k) pozostaje false

if sign (v)=, > ” (or , 2 ”) then

endif;

if my,,(k)= true then

if threshold(v,6)=0 then threshold(v,0) :=k;
endif;
if k - met(v) < begin state(({y,0) then

my,,(k): = false; //definicja 1.6 4e

else if threshold(v,8)=0 then
my,,(k): = false;
verified(v,0) :=false;
else if k- threshold(v,8) < (or < ) met(v) then

my,,(k): = false;
else my,,(k): = true; // wtasnosé 1.3c
// zawsze true
endif;

then

/* W przypadku spelnienia ostatniego z powyzszych warunkow: k- threshold(v, 0) > (or >)
met(v), co oznacza, ze dla kazdego stanu o indeksie i > &, m,, (i): = true, a wigc warto$¢ ta jest
juz niezmienna na przestrzeni dalszej weryfikacji. Fakt ten moze zosta¢ zapisany, badZz mozna
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stworzy¢ nowy graf, w ktorym podgraf operatora sometime-past zostanie zredukowany do
wierzchotka typu True. */

VE Valpast *
if (sign (v)=, < ” (, < 7)) then

if my,,(k) = false then threshold(v,0):= k +1; // wtasnosé 1.4a
endif;

// m, g(k) pozostaje false

if k - met(v) < begin state((,,0) then
my,,(k): = false; //definicja 1.6 4a

else 1if my,,(k) = true and k- threshold(v,6) = (>) met(v) then
my,, (k)= true;
verified(v,0) = true; // wtasnosé 1.4b

endif;

if sign (v)=, > 7 (, 2 ”) then

if my,,(k)= false then

if threshold(v,60)=0 then threshold(v) :=k;
endif;

if k - met(v) < begin state(@y,0) then
my,,(k): = false; //definicja 1.6 4d

else if threshold(v,0)=0 then
my,,(k): = true;
verified(v,0) :=true;

else if k- threshold(v,0) < (or < ) met(v) then
my,,(k): = true; // wkasnosé 1.4c

else my,,(k): = false; // zawsze false
endif;
endif;

/* W przypadku spelnienia ostatniego z powyzszych warunkéw: k- threshold(v,0) = (or >)
met(v), co oznacza, ze dla kazdego stanu o indeksie i > k, m,,, (i): = false, a wigc warto$¢ ta
jest juz niezmienna na przestrzeni dalszej weryfikacji. Fakt ten moze zosta¢ zapisany bazy,
badz mozna stworzy¢ nowy graf, w ktorym podgraf operatora always past zostanie
zredukowany do wierzcholka typu False. */

VE Vsince *
if sign (v)= , < ” (or , < ”) then
if my,,(k) = true then
if k - threshold(v,8) < (or < ) met(v) then
my,,(k)= true; // wtasnosc¢ 1.2b

else
my,, (k)= false;
verified(v,08) = false;
endif;
else verified(v,0) = false; // m, ¢(k) pozostaje false
endif;

endif;
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if sign (v)=, > ” (or , = ”) then
if my,,(k) = true then
if k - threshold(v,08) > (or = ) met(v) then
my,,(k)= true; // wtasnos¢ 1.2d

verified(v,08) = true;
endif;
else my,,(k)= false;
else verified(v,0) = false; // m, g(k) pozostaje false
endif;
endif;
endcase;

// zapis tylko w przypadku, gdy formuta PTL jest podformuita FTL
insert data(my(k), k);
endproc;

/* Funkcja nadaje warto$ci wierzcholkom typu Previous w pierwszym weryfikowanym stanie.
W zaleznosci o typu wierzchotka nadawana jest odpowiednia wartos¢. Te wartosci
poczatkowe sa zdefiniowane w pracy Zhou [1994]*/

procedure InitPrevious (node v) : boolean

begin

case v of

VAlPrev . return true;

VstPrey : return false;

VSPrev : return false;

endcase;

endfunction;

/* Nadawanie warto$ci poczatkowej zmiennej threshold oraz poczatkowe markowanie
wierzchotkow Previous */
procedure InitValues (formula ¢, valuation 0, integer k)

begin
for each v € Vprydo
my_,( k):=InitPrevious(v);
endfor;
for each v € Vp,do
threshold(v,6):= 0;
endfor;
endif;
endproc;

/* Procedura zwalnia zmienng verified uzywana do optymalizacji weryfikacji (wigcej na ten
temat w nastgpnym podrozdziale) */
procedure unlock (formula o, valuation 6)
begin
for each v € Vpyg do
verified(v, 6):= unknown;
endfor



verified(vo, 0):= unknown;
endproc;

3.1.2.3 Warunki uruchamiania algorytmu 2.3

Dwa czynniki maja wplyw na wartos¢ formuly temporalnej z operatorami
metrycznymi: zmiana wartosci jej podformut atomowych oraz uptywajacy czas. Model czasu
w rozpatrywanej logice jest dyskretny. Dlatego tez weryfikacja musi si¢ odbywac co jednostke
czasu. Metoda PTLMonitor uruchamiana jest jako odpowiedZz na to zmiany czasu. Dos$¢
czesto zdarzaja si¢ jednak sytuacje, kiedy to uplywajacy czas nie jest w stanie zmieni¢
wartosci formuly. W takim przypadku algorytm weryfikacyjny nie musi by¢ uruchamiany do
momentu zmiany jednej z podformul atomowych (frans(p6). W tym celu zostala
wprowadzona zmienna verified(v,6). Zmienna ta jest skojarzona z kazdym wierzcholkiem
typu Past oraz z wierzchotkiem poczatkowym. Jej warto$¢ (true lub false) okresla wartos$¢
podformuly do momentu zmiany wartosci jednej z podformut atomowych wystepujacych w
formule. Jezeli ¢ jest formuta PTL, a @ waluacja, to algorytm monitorujacy wyglada
nastgpujaco.

procedure PTLMonitor(integer k)
begin
for each ¢ do
for each 6 do
if k = begin_state(¢,0) then InitValues (o, 0, k);
if trans(¢,0) in k then
unlock (¢ 6) ;
PTLVerification(o, k, 0);

else if verified (vo(®),0) = unknown then
PTLVerification (vo(®),k 0) ;
endif;
endfor;
endfor;
endproc;

3.1.2.4 Opis algorytmu 2.3

Opis algorytmu 2.3 sklada si¢ z opisu dwdch procedur wystepujacych w tym algorytmie. Sa to
procedury PTLMarkNode oraz PTLMetricVerification.

Procedura PTLMarkNode

Rekurencyjna procedura PTLMarkNode stuzy do markowania wierzchotkow grafu
PTG odpowiednimi warto$ciami. Rozpatruje ona kilka przypadkow w zaleznosci od typu
wierzchotka w grafie.

W przypadku wierzchotkow formul atomowych, ich wartodci pobierane sa z
aktualnego stanu. Warto$¢ wierzchotka typu ,negacja” jest zaprzeczeniem warto$ci
wierzcholtka ,,negowanego”. Gdy rozpatrywany wierzcholek jest wierzchotkiem koniunkcji,
jego wartos$¢ jest logicznym iloczynem warto$ci wierzchotkow bedacych jego argumentami.
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Analogicznie jest w przypadku wierzchotka alternatywy. Jego wartos$¢ jest logiczna suma
wartosci wierzchotkow bedacych jego argumentami.

Dalsza analiza jest juz znacznie bardziej skomplikowana. Mozna ja podzieli¢ na dwa
przypadki. Pierwszy z nich rozpatruje wystgpowanie formul typu PTL bez operatorow
metrycznych. Wiasnosci 1.1a - 1.1c (rozdzial I) sa podstawa do utworzenia graféow PGP dla
kazdego z operatorow PTL. Wowczas wierzchotek typu A/Past moze by¢ traktowany jak
wierzcholek koniunkcji, a wierzcholek StPast jako wierzchotek alternatywy. Obliczona w ten
sposob warto$¢ jest przypisana do odpowiedniego wierzchotka typu Prev. Majac do
dyspozycji grafy wraz z przypisanymi do kazdego z ich dziataniami, tatwo juz zdefiniowaé
odpowiednie specyfikacje dla kazdego z wierzcholkéw. W takim przypadku weryfikacja
odbywa si¢ analogicznie jak w pracy [Zhou 1994]. Przyktad 2.1 wyjasnia dokladniej calg
procedure weryfikacji.

Drugi przypadek zachodzi, gdy przy operatorach PTL wystepuje operator metryczny.

W przypadku wierzchotkdw StPast i AlPast weryfikacja przekazywana jest do
PTLMetricVerification. W przypadku wierzcholtka SMid rejestrowany jest czas, w ktérym
warto$¢ wierzchotka nie bedacego wierzchotkiem typu Prev jest prawdziwa. Wartosci te sg
nastepnie wykorzystane w procedurze PTLMetricVerification, gdzie dla kazdego wierzchotka
typu Past odbywa si¢ weryfikacja koncowa. Rysunki 2.4a - 2.4c przedstawiajq grafy PTG
operatoréw temporalnych PTL.

always_past (0
sometime_past

* () " (v
op: Vv op:/\\
?1

TS QD

. . revious always_past
previous sometime_past (§ P ys_past®

Rys. 2.4a Graf = sometime-past ¢ Rys. 2.4b Graf y = always-past ¢

\2 V previous (0

GO /@

GO

previous @
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Rys. 2.4c. Graf y = @ since ¢

Procedura PTLMetricVerification

Procedura PTLMetricVerification stuzy do koncowej weryfikacji wartosci
poszczegdlnych wierzchotkéw wynikajacej z obecnosci operatorow metrycznych. Procedura
ta wykorzystuje zdefiniowane w rozdziale 1 wlasno$ci wnioskowania. Parametrami
wejSciowymi sa:  wierzcholek grafu, odpowiednia waluacja oraz weryfikowany stan. W
zaleznosci od typu wierzchotka weryfikacja odbywa si¢ w sposob nastgpujacy:

e wierzchotek typu StPast (sometime-past @)

1. operator < lub <. Jezeli wstgpna weryfikacja (algorytm PTLMarkNode) data warto$¢ true,
czyli podformuta @ jest spetniona, w zmiennej threshold rejestrowany jest czas kiedy to
mialo miejsce, a wierzcholek markowany jest wartoscia frue. W przeciwnym razie wartos¢
koncowa w wierzchotku obliczana jest na podstawie wlasnosci 1.3a oraz 1.3b.

2. operator > lub >.. Jezeli stan, w ktorym markowana jest warto$¢ wierzcholka jest zbyt
blisko stanu poczatkowego, to na podstawie wlasnosci 1.7¢ wierzcholek markowany jest
wartos$cia false. Jezeli wynik wstgpnej weryfikacji z PTLMarkNode nie dal w zadnym z
wczesniejszych standw wartosci true, to wierzcholek markowany jest takze wartoscia false.
W przeciwnym razie zmienna threshold jest okreslona, a wigc moze by¢ wykorzystywana
jest wiasnos¢ 1.3c¢.

e wierzcholki typu AlPast (always-past ¢)

1. operator < lub <. Jezeli wynik wstgpnej weryfikacji z PTLMarkNode wynosi false
(podformuta @ nie jest spelniona), to jest to rejestrowanie w zmiennej fthreshold, a
wierzcholek jest markowany wartos$cia false. Gdy wstepna weryfikacja data warto$¢ frue, a
zmienna threshold jest okre$lona, to ostateczna weryfikacja jest obliczona na podstawie
wlasno$ci wnioskowania 1.4a i 1.4b. W przypadku, gdy stan, w ktérym markowana jest
warto$¢ wierzcholka jest zbyt blisko stanu poczatkowego, to wierzcholek jest markowany
warto$cia false zgodnie z definicja 1.6 4a.

2. operator > lub >.. Jezeli stan, w ktérym markowana jest wartos¢ wierzchotka jest zbyt
blisko stanu poczatkowego, to na podstawie definicji 1.6 4d wierzcholek markowany jest
wartoscia false. Jezeli wynik wstepnej weryfikacji z PTLMarkNode nie dal w zadnym z
wezesniejszych standw wartosci false oraz stan markowania jest wystarczajaco daleko
punktu poczatkowego, to wierzcholek markowany jest takze wartoscia true. W
przeciwnym razie zmienna threshold jest okreslona, a wigc moze by¢ wykorzystywana jest
wlasnos¢ 1.4c.

o wierzcholki typu Since. Wnioskowanie odbywa si¢ na podstawie wlasnosci 1.2b oraz 1.2d.

3.1.2.5 Przyklady weryfikacji
Podrozdzial przedstawia dwa przyktady weryfikacji. W formule z przyktadu 2.3 nie wystepuja

operatory metryczne. Proces weryfikacji korzysta jedynie z wlasnosci 1.1a - 1.1c
wprowadzonych w [Zhou 1994]. Formula w przykladzie 2.4 zawiera operatory metryczne. W
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zwiazku z tym do weryfikacji potrzebne sa jeszcze wlasnosci wnioskowania wprowadzone w
podrozdziale 1.2.1. ‘

Przyklad 2.3
Niech dana bedzie formuta nie zawierajaca operatoréw metrycznych:

@ = B A( = always-past (A AC) v sometime-past D)

1. Zgodnie z wlasnosciami rekurencji (wlasnosci 1.1a - 1.1¢) podformuly moga by¢ zapisane
w sposOb nastepujacy:
always-past (A AC) < (A AC) A previous always-past (A AC) oraz
sometime-past D < D v previous sometime-past D
Na podstawie takiego zapisu tworzony jest graf formuly ¢.

2. Zgodnie z algorytmem najpierw warto$ciowane sa podformuly typu Prev na poczatku
procesu weryfikacji formuty ¢. W obu tych przypadkach uzyskiwane sa nastgpujace wartosci
poczatkowe sometime-past D = false oraz always-past (A AC) = true. Wartodci te sa
jednoczesnie warto$ciami formut previous sometime-past D = false oraz previous always-past
(A AC) = true w pierwszym stanie bazy.

3. W pierwszym stanie znana jest warto$¢ formul A, B, C i D. Wobec tego Korzystajac z
krokéw 1 i 2 mozna obliczy¢ warto$¢ calej formuly ¢ w pierwszym stanie bazy. Nalezy przy
tym zauwazy¢, ze przy przejsciu do drugiego stanu bazy wartosci always-past (A AC) oraz
sometime-past D obliczone dla pierwszego stanu bazy w kroku pierwszym sa jednoczesnie
warto$ciami odpowiednio previous always-past (A AC) 1 previous sometime-past D dla
drugiego stanu. Wobec tego w stanie drugim znowu mozliwe jest obliczenie wartosci formuty

Q.

4. Ten sposob postgpowania powtarzany jest przy kazdej zmianie stanu bazy, az do konca
weryfikacji formuly @.

Nalezy wspomnie¢ tez o tym, ze przy kazdorazowej dynamicznej zmianie stanu bazy kroki 2 i
3 sq powtarzane tylko raz, a wigc przy przejsciu ze stanu i do stanu i+1 obliczana jest warto$¢
formuly ¢ na podstawie wartosci formut A, B, C, D w stanie i+1 oraz na podstawie wartosci
always-past (A AC) i sometime-past D przekazanych ze stanu i. Dzigki temu metoda ta jest
bardzo efektywna w porownaniu do metod weryfikacji opartych o jezyki zapytan, ktére do
obliczenia wartosci formuly w stanie i wymagalyby ,.cofnigcia si¢” o odpowiednig liczbe
stanéw. Nastepnie, w stanie i+1 bazy owo ,.cofnigcie si¢” musialoby by¢ powtérzone, co
wprowadzitoby niepotrzebna redundancj¢ obliczeniowa. Metoda wprowadzona w tej pracy
pozwala na uniknigcie tej redundancji, przez co algorytm dziala nieporéwnywalnie szybciej.
]
Przyklad 2.4
Rozpatrzmy formulg: ¢ = sometime_past <3 A since <3 B
Niech rysunek ukazuje waluacje podformut atomowych A i B

100 101 102 103 104 105 106 107 108 109

l | | | | I || |

lr l l I | I | | | |
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AB

ﬁA,—|B

—— ¢ = false

Rys. 2.5. Waluacja podformut atomowych A i B

Niech :
@) = sometime_past <3 A

Niech waluacja @ wyglada tak jak na rysunku 2.5. Tak wigc od stanu 100 do 102 podformuty
A i B przyjmuja warto$¢ true a w stanach 103 — 109 podformuly 4 i B przyjmuja warto$¢
false.

Ponizszy graf ukazuje graf weryfikacji rozpatrywanej formuty.

¢

Vo

)
B previous

Rys.2.6 Graf formuty ¢

false

@/'

Stan 100

Skoro 4 = true to wedtug algorytmu warto$¢ m na wierzchotku vy jest rowniez true,
gdyz w tym stanie threshold(vy ,0)=100, a wigc jest spelniony warunek k- threshold(vy ,6)<
3. Rowniez warto$¢ m na wierzchotku v, w tym stanie jest true, gdyz B= true, a wigc wartosé
m na wierzchotku v;; wynosi frue, a co za tym idzie m na wierzchotku v, jest true. Wreszcie
warto$¢ na wierzcholku vy jest prawdziwa, gdyz k- threshold(v, ,0)= < 3. Tak wigc warto$é
formuly @ jest w stanie 100 prawdziwa.

Stan 1011 102
Analogicznie jak w stanie 100.

Stan 1031 104



Sytuacja nie ulega zbyt duzej zmianie. Pomimo, ze A = false, m na wierzchotku v,
jest nadal true, gdyz k- threshold(vy ,6)< 3, bo threshold(vy ,0) = 102. Daje to w efekcie
wartos¢ true dla wierzchotka vy.

Stan 105
W tym stanie warto$¢ m na wierzchotku vy, jest false, gdyz nie jest spelniona

nierdwnos¢ k- threshold(vyo ,0) < 3. Warto zauwazy¢, ze nierownos$¢ ta nie bedzie spetniona
dopdki nie bedzie stanu, w ktorym A = frue, czyli dopdki nie zajdzie kolejna transakcja
zmieniajaca A na frue. Sam uplyw czasu nie zdola zmieni¢ wartosci ¢; na true. Wobec tego
mozna zapisaé, ze verified(vy ,0)=false. Konsekwencja faktu, ze warto$¢ m na wierzchotku
V20 Wynosi false jest wartos¢ false na wierzchotku vy. I zndbw mozna zapisaé, ze verified(vy
,0)=false.

Stany > 105
Weryfikacja w kolejnych stanach nie ma juz sensu, gdyz nie zachodzi juz zadna
transakcja, a warto$¢ verified(vy ,0) jest okreslona, w zwiazku z czym ani czas ani transakcja

nie moga zmieni¢ wartosci formutly .

Poréwnujac weryfikacje formuly ¢ z przykladu 2.4 z taka sama formutla, ale bez
operatoréw metrycznych (¢’ = sometime_past A since B), otrzymuje si¢ nastgpujace roznice:

® wierzchotek grafu vy, jest typu Previous, a nie typu False;

® algorytm zostanie uruchamiany jedynie w stanach 100 oraz 103, a nie jak w
przypadku formuty ¢ stanach 100 - 105;

® pamig¢tane sa wartosci w zmiennych zwiazanych z wierzchotkami typu Previous,
podczas gdy podczs weryfikacji formuly ¢ nalezy pamigta¢ dwie zmienne threshold i verified
oraz warto$¢ z poprzedniego stanu wierzcholka typu Since.



3.2 Weryfikacja formul logiki FTL i MTL

Podrozdzial ten wprowadza metod¢ weryfikacji formut FTL oraz MTL. Sklada si¢ z
dwoch podrozdziatow: podrozdziat 3.2.1 definiuje grafy FGP oraz MGP jako narzedzie do
weryfikacji, natomiast podrozdziat 3.2.2 wprowadza metod¢ weryfikacji formut MTL wraz z
opisem, opisuje warunki uruchomiania metody oraz omawia problemy zwigzane z weryfikacja
formut ztozonych.

3.2.1 Grafy FGPi MPG
3.2.1.1 Grafy logiki czasu przyszlego (FGP)

W tej czesci przedstawione zostang grafy FGP, bedace podstawa do weryfikacji formut
FTL. Mimo, ze pomyst tworzenia graféw FGP zostal zaczerpnigty z pracy [Zhou 1994], grafy
FGP roznig sie od tych z cytowanej powyzej pracy w sposob zasadniczy. Owa roznica wynika
przede wszystkim z tego, ze grafy przej$¢ z pracy [Zhou 1994] nie sa przystosowane do
weryfikacji formut logiki FTL z operatorami metrycznymi, gdyz operator temporalny FTL nie
zawsze jest zwigzany z jednym wierzchotkiem typu Future. W zwiazku z tym nie mozna
skojarzy¢ operatora metrycznego z operatorem temporalnym, co uniemozliwia weryfikacje
formut logiki FTL z ograniczeniami metrycznymi.

Wprowadzony w niniejszej pracy nowy rodzaj graféw FGP pozwala na weryfikacje
zaréwno formut ograniczonych jak i nieograniczonych metrycznie.

Ponizszy przyklad ilustruje sposob tworzenia grafu FGP oraz wyjasnia metode

weryfikacji formuly FTL bez ograniczen metrycznych w oparciu o taki graf.

Przyklad 2.5
Dana niech bedzie formuta typu FTL bez operatoréw metrycznych:

@ = sometime_future B A always_future A

Wedlug wilasnosci 1.5 a - 1.5¢ (rozdziat I) formulg t¢ mozna zapisa¢ w sposob nastepujacy;
@’ = (A A next always_future A) A (B v next sometime_future B)

Graf zbudowany na bazie tej formuly wyglada w sposdb nastgpujacy:



sometime_future B A always_future A

always-future A » sometime-future B
A
O
false @ true

Rys. 2.7 Graf FTG formuly ¢

—A

Jedna z cech odrozniajacych grafy FTG od graféw PTG jest wystgpowanie
tancuchow. Na tancuch skladaja si¢ trzy wierzchotki polaczone podwdjna linia. W procesie
weryfikacji warto$¢ funkcji markujacej wierzcholka na poczatku taficucha zastgpowana jest
przez warto$¢ wierzchotka na koncu lancucha, jezeli wartos¢ w wierzchotku srodkowym jest
true.

A oto intuicyjna weryfikacja formuly ¢ w oparciu o powyzszy graf: Algorytm
weryfikacyjny uruchamiany jest w kazdym stanie, ktéry modgl zmieni¢ wartos¢ formut
atomowych 4 lub B. Wierzcholki v;y 1 vz grafu sa wierzchotkami typu Future. Przed kazdym
uruchomieniem algorytmu weryfikacji wierzchotkom tym przypisana jest warto$¢ unknown.
Nastepnie w zaleznosci od warto$ci formuly atomowej, ta przypisana warto$¢ zostaje
zastapiona przez warto$¢ znajdujaca si¢ na koncu odpowiedniego fancucha. I tak, jezeli A
przyjmie warto$¢ false to wierzcholkowi v;y zostanie przypisana warto$¢ wierzcholka v;3,
ktora jest false. Tak wigc wartos¢ podformuly always future4A w tym stanie wynosi false.
Natomiast gdy 4 przyjmie warto$¢ true, wartos¢ wierzchotka v;y nie zmieni sig, gdyz, jak to
ukazuje graf, tancuch <vjo, vi2, Vi¢> rozpoczyna si¢ i konczy w tym samym wierzchotku.
Analogicznie jest w przypadku podformuty sometime future B.

Metoda weryfikacji w pracy [Zhou 1994] zaklada inicjowanie korzeni podgraféw
operatorow FTL warto$cia true. Wynika to ze stosowania w tej pracy zalozenia o potencjalne;j
spetnialnos$ci. Niniejsza praca umozliwia weryfikacje¢ formul temporalnych z ograniczeniami
metrycznymi, a potencjalna spetnialno$¢ nie jest tutaj zastosowana .

Na wartos¢ formuly @’ wplywaja wartosci A i B w stanie rozpatrywanym oraz
wartosci always_future A i sometime future B w stanie nastgpnym. Te ostatnie nie sa jednak
jeszcze znane w chwili obecnej, wobec tego wierzcholki im odpowiadajace (vo 1 v29) musza
by¢ zainicjowane warto$cia unknown.

W rozwazaniach tych nalezy uwzgledni¢ jednak pewien szczegllny stan: stan
koncowy weryfikacji. W stanie koncowym nie sg okreslone formuly next always future A i



next sometime_future B. Musza one by¢ okreslone w sposob sztuczny. Idac za praca [Zhou
1994] funkcja Endmark(v) podaje wartosci dla poszczegdlnych typéw wierzchotka Future.
Dlatego tez po stanie ostatnim weryfikacji wierzcholek, jezeli warto$¢ na wierzchotku vy
pozostaje unknown, to jest ona zastgpowana wartoscia true, a w przypadku wierzcholka vz
wartoscia false. Czyli jezeli B przyjmie warto$¢ false, to wartoScia wierzchotka v,y bedzie
warto$¢ unknown, ktora zostanie zastapiona warto$cia false. Jest to zgodne z semantyka
sometime_future y, ktory przyjmuje wartos¢ true, jezeli formuta y jest prawdziwa, w jednym
ze stanow przysztych. Skoro jednak jest tylko jeden stan przyszly, wobec tego formutla y
musi by¢ prawdziwa w tym stanie. Réwniez jezeli 4 przyjmie warto$¢ frue w ostatnim stanie
weryfikacji, to zgodnie z semantyka always_future A w ostatnim stanie jest rOwniez frue.

Tak prowadzona weryfikacja jest poprawna przy zalozeniu, ze weryfikowane sa
formuly FTL bez ograniczen metrycznych. Jednak jednym z celéw tej pracy jest weryfikacja
formut FTL zaréwno ograniczonych jak i nieograniczonych metrycznie. W zwiazku z tym
taka metoda weryfikacji jak w przyktadzie 2.5 okazuje si¢ niewystarczajaca.

3.2.1.2 Definicja grafu FGP

Grafy FGP sa tworzone na bazie wlasnosci 1.5a-1.5¢ wprowadzonych w rozdziale I. Zaréwno
definicja jak i sposob tworzenia tego typu graféw jest inny niz w pracy [Zhou 1994]. Graf w
niniejszej pracy ma znacznie wigcej typéw wierzcholkéw oraz zwigzanych zmiennych.
Formalna definicja grafu FGP ma posta¢ nastgpujaca:

Definicja 2.6

Niech ¢ formuta FTL oraz S(@) ilo$¢ wszystkich podformut formuly ¢. Graf przejs¢ (FGP)
sktada si¢ z nastepujacych komponentow:

1) skonczonej liczby wierzchotkdw Vigp =V, UV U V_ U VEuure Y VERuure YUV atom Y Viext

U Ve U VEalse, przy czym:
e Vaom -2zbior wierzchotkéw atomowych;

e V_ - zbidr wierzchotkéw koniunkcji;
e V,  -zbiér wierzchotkéw dysjunkcji;
e V_  -zbidr wierzcholkéw negacji;

Vruwre - zbior wierzchoXow typu Future: Viuwre = Vstruture Y VAlFuture Y VUil
Vstruture -zbior wierzchotkow typu Future skojarzony z operatorem sometime-future;
V AlFuture = zbior wierzcholkéw typu Future skojarzony z operatorem always-future;
Vunil - zbidr wierzchotkow typu Future skojarzony z operatorem until;

Viext - zbidr wierzcholkéw typu Next;

Vruture' - zbior wierzchotkow typu Future’;

Vrase - zbior wierzchotkow typu False;

Viwe - zbidr wierzchotkow typu True;

2) skonczonej liczby krawedzi Ergp = Eg U Et U Ex, przy czym:
e Ex < VXV -kontrolne krawedzie przejs¢;
e Eg c VxV -krawedzie obliczania;

3) opisu wierzcholkéw v : V — string;
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Opis wierzchotka ma posta¢ podformuly zwiazanej z tym wierzchotkiem. Shuzy do tworzenia
podgrafow grafu formuly ¢. Przykladowo opisem wierzcholka poczatkowego vy jest cala
formuta ¢.

4) funkcji operatora metrycznego wierzchotka met: Ve — integer U NULL;
5) funkcji znaku przy operatorze wierzcholka sign: Veyre = {<.<, >, 2, NULL};
6) tancuchow przejs¢ K € Vigure X VX V

7) wierzchotkow obliczania V,, €V

8) wierzchotka poczatkowego voe V

9) zmiennej pomocniczej verified: Vyye — {true, false, unknown};

10) zmiennej pomocniczej verified: vo — {true, false, unknown};

V..V, .V_ sa wierzchotkami, w ktérych zachodza operacje odpowiednio koniunkcji
dysjunkcji i negacji. Wierzcholki typu Future stuza do koficowej weryfikacji podformul FTL.
Dla przykiadu na rysunku 2.7 wierzcholki {vio V20 }€ Vruwre .Klasa kontrolnych krawedzi
przej$¢ (Ex) zawiera krawedzie prowadzace z wierzcholka typu Future do wierzcholka typu
Future, typu True lub False. Wobec tego na rysunku krawedzie <vio, vi2>, <vi2, Vio™>, <Viq,
V11>, <Vi1, V13> sg kontrolnymi krawedziami przejs¢, a tancuchy <vio, vi2, vig™> oraz <vjo, vii,
V13> sg fancuchami przejsc.

3.2.1.3 Konstrukcja grafu FGP

Algorytm konstrukcji grafu FGP jest algorytmem rekurencyjnym. Weryfikacja
przedstawiona w tej pracy nie Korzysta z pojgcia potencjalnej spetnialnosci .W zwiazku z tym
grafy FGP sa nieco inne niz w [Zhou 1994]. Takze metoda tworzenia grafu musi by¢ r6zna.
Poprawnie semantycznie zdefiniowana formuta ¢ typu FGP jest parsowana na podformuty.
Nastepnie dla kazdej takiej podformuly uruchamiana jest metoda SubFGPCreation, a w
przypadku napotkania operatora temporalnego metoda 7emporal FGPCreation.

Podgraf FGP dla operatora temporalnego FTL sklada si¢ z tancuchow przejsé
zakorzenionych w wierzchotku typu Future. Mozna przedstawi¢ w sposob nastepujacy:




Rys. 2.8 Podgraf wynikowy FGP

Wierzchotek vy jest wierzchotkiem operatora temporalnego FTL. Rodzaj
wierzcholkéw vy; ... vix zalezy od rodzaju operatora FTL, natomiast wierzchotki va; ... vax
przyjmuja sa wierzchotkami typu True lub False. 7 tak zdefiniowanego szablonu korzysta
algorytm budowania grafu FGP dla poszczegdlnych operatoréw temporalnych (algorytm 2.4)

Algorytm 2.4

procedure AlwaysFuture (formula ¢, graph T, char sg, int s)
begin

/* dodawane sa nowe wierzchotki */

V atruture : = VAlFuture Y {V iO}; Vﬁ = VﬂU {V ill};

Vrase : = VFalse U {Vi21}; VExt 0 = VEx U {Vini};

V (Vio) : = always-future @;
v (Vii) : == ; v (via1) : = false ;
V (Via2) : = always-future @;

Vi22 © = Vios

/* dodawane sgq nowe tancuchy */
K=K U {<vio, Vi1, Vi1, <Vio, Vii2, Vi22>}

/* dodawana jest nowa krawedz*/
Ep : =Ep U {<Vii, vii2>}

/* jezeli @ jest formutg FTL, dodawany jest wierzcholek pomocniczy */

if @ is FTL then
Veuure = Veuure Y { Vit2}; VExx= Vex Y { Vis};
v (Vi3) 1 = Q;

Eg : =Eg LU {<vis, viii>}
else v (viiz) : = @;
endif;

/* Przyporzadkowanie warto$ci zmiennym zwigzanym z ograniczeniami metrycznymi */
sign(vio):= sg; met(vio):=s;
endproc;

procedure SometimeFuture (formula ¢, graph T, char sg, int s)
begin

/* dodawane sa nowe wierzchotki */

Vstruture : = Vstruwre U {Vio}s V1= V_U {Viz};

VTrue L= VTrueU {V i21}; VExt = VExt v {Vil l};

V (Vio) : = sometime-future @; v (viz1) : = true ;



V (Vi2) : = =0 ; V (Viz) : = sometime-future @;
Vi22 1 = Vio;

/* dodawane sa nowe tancuchy */
K:=K U {< Vi, Vil1, Viz1>, <Vio, Vi12, Viz2™}

/* dodawana jest nowa krawedz*/
Ep : =Ep U {<Vii2, Viii>}

/* jezeli @ jest formuta FTL, dodawany jest wierzcholek pomocniczy */

if @ FTL then
Vruture = VEuure YU { Vil]};VExtz VEx U { Vi3};
v (Vi3) 1 = @;

Ep: =Ep U {<vii1, viz>}
else v (vin) : = @;
endif;
/* Przyporzadkowanie wartosci zmiennym zwigzanym z ograniczeniami metrycznymi */
sign(vio):= sg; met(vio):= s;
endproc;

procedure Until (formula ¢4, formula ¢,, graph T, char sg, int s)
begin

/* dodawane sa nowe wierzchotki */

Vuniit: = Vumit U {Vio}; V,: =V, U {vin} U {vi} U {viz} U {vi};
Ve = Ve Y {Vi21}; Vrase : = VFraise U {Vi2s} U {Vi2a};

V=V U {vis} U{via}; VEx : = VEx U {Vis} U {Vie} ;

Vv (Vio) 1 = @1 until @2;

V (Vi) := Q1 AQ2; v (Vil) D = true

V (Vii2) 1 = Q1 A =02 V (Vi2) 1 = @ until @y;
V (Vi13) 1 = Q1 A @23 V (Vis) © = false;

V (Vitg) 1 = =Q1 A —Q2; V (Vipg) : = false;

v (Vi3) 1 = =15 V (Vig) 1 = Q25

v (Vis) 1 = @15V (Vie) : = @23

Vi22 1 = Vio,

/* dodawane sa nowe krawedzie obliczania */
Ep : = Ep U {<vis, Vilr>}U {<Vie, Viii>} U {<vis, Viiz> }U {<via, vii2>}
Ep : = Ep U {<vi3, Vi3> }U {<vie, Vii3>} U {<vis, Vil JU {<Via, Viig>}

/* dodawane sa nowe tancuchy*/
K:=K U {<Vig, Vi1, Vi2i>, <Vio, Vi12, Vi22>, <Vio, Vi13, Vizz>, <Vio, Vil4, Vizs>};

/* Przyporzadkowanie warto$ci zmiennym zwigzanym z ograniczeniami metrycznymi */
sign(vio):= sg; met(vio):= s;
endproc
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procedure Next (formula ¢, graph T)
begin

v (Virr) 1 =@;

VNext= VNext o { Vil};

Eg:=Egpu {<Vi1' ,Vi]>}
endproc;

procedure TemporalFGPCreation( node v, graph T)

begin

/* s - oznacza operator metryczny (s € integer U NULL), a sg - znak przy tym operatorze:
sg € {<,<,>, >, NULL} */

case v(v) of

always-future ¢ s @ : AlwaysFuture (¢, T, sg, s);
sometime-future ¢ s @ : SometimeFuture (¢, T, sg, s);
@ until g5 s @2 Until(qy, @2, T, sg, s);

next @: Next(p, T);

endcase;

endproc;

//Konstrukcja grafow typu FTG
Procedure SubFTGCreation( node v, graph T)
begin
case v(v) of
®1 A Q2 : /* utwdrz dwa nowe wezly vi i v; */
V. :=V U {v}; Vex:=Vex U {ViVj};
Eg:=EpuU { <vj, v>, <vj, v>};
V(Vi) 1= Q15 V(V) 1 = @2

01V @ : /* utwdrz dwa nowe wezly v i v; */
Vv . =Vv () {V}; VExt P= VExt |\ {V;, Vj };
Eg : =Eg U { <v;, v>, <vj, v>};
V(Vi) 1 = Q15 V(V) 1= @2

- @ : /* utworz nowy wezel v */
V_:=V_uU {v}; Vix:=Vex U {vi};
Eg:=EguU { <vi, v>}; V(Vi) : = @1 ;

A; :/* A; jest formula atomowa */

Vatom : = Vaom WU{V}; W(V) : = A;;

/* tworzenie podgrafu dla operatora temporalnego FTL */
FTL_ operator : TemporalFGPCreation ( v, T);



// tylko w przypadku tworzenia grafu MTG
// tworzenie podgrafu dla operatora temporalnego PTL

PTL operator : TemporalPGPCreation ( v, T);
endcase;
endproc;

procedure FGPKonstrukcja ( formula o)
V( Vo) : =@ /* utworz vy */
SubFTGCreation(vy,T)

endproc;
3.2.1.4 Bitemporalne grafy przejsé¢ (MGP)

Jak to zostalo wspomniane w rozdziale I formuty MTL, to formuly w ktorych moga
wystepowac jednoczesnie operatory PTL i FTL. Skoro zostaty juz stworzone grafy PTG i
FTG, stuzace do reprezentacji odpowiednio operatorow PTL i FTL, nic nie stoi na
przeszkodzie, by na ich podstawie utworzy¢ graf MTG, ktdry reprezentowalby formuty MTL.
Wyspecyfikowanie metody tworzenia grafu MTG polega na dodaniu do algorytmu 2.4
procedury PGPCreation konstruujacej podgrafy PGP . Oto przyklad takiego grafu:

Przyklad 2.6

Niech ¢; = always-future sometime-past A. Zgodnie z powyzszym algorytmem
najpierw tworzony jest podgraf dla podformuly ¢;; = sometime-past A, co pozwala na
utworzenie grafu ¢; = always-future @;;. Efektem takiego postgpowania jest nastgpujacy graf:

always-future sometime-past A

— sometime-past A 0 sometzme-past A

G @ x prev sometime-past A

Rysunek 2.9 Przyktadowy graf dla formu%y @ = always-future sometime-past A

false

Grafy MTG sa prostym zlozeniem grafow FTL i PTL. Wobec tego graf taki sklada si¢ z
komponentéw charakterystycznych dla graféw FTL i PTL.



Majac do dyspozycji tak zdefiniowane grafy mozna przejs¢ do stworzenia algorytméw
weryfikacji formul FTL i MTL operujacych na tych grafach.

3.2.2 Weryfikacja formut logiki FTL i MTL

Podrozdzial wprowadza nowa metode weryfikacji formut FTL i MTL z
ograniczeniami metrycznymi. Metody weryfikacji tych dwéch rodzajow formul maja tak
wiele cech wspolnych, ze zdecydowano si¢ przedstawi¢ jedna metode - weryfikacje formut
MTL. Jak wiadomo z rozdziatu I formula typu MTL jest zlozona z podformut PTL i FTL.
Problemy zwigzane z weryfikacja formut PTL zostaly opisane w podrozdziale 3.1. W tym
rozdziale najpierw zostana przeanalizowane cechy charakterystyczne dla weryfikacji formutl
FTL, a nastgpnie problemy zwiazane z weryfikacja podformut PTL w formule MTL.

Podrozdzial ten jest wigc napisany w sposéb nastepujacy: Pierwsza cze$¢ zawiera
definicje i zalozenia wstgpne przydatne w procesie weryfikacji. Czg$¢ druga to algorytm
weryfikacji formul typu MTL. Czeg$¢ trzecia wyjasnia kiedy algorytm powinien by¢
uruchamiany. Kolejne dwie czgséci to odpowiednio: opis metod algorytmu oraz przyklady
weryfikacji formut MTL.

3.2.2.1 Zalozenia wstepne

Weryfikacja formul temporalnych FTL jest znacznie bardziej skomplikowana niz
weryfikacja PTL. W przypadku formut PTL weryfikacja w dowolnym punkcie k odbywa sie
na podstawie danych juz znanych niezaleznie od stopnia zlozonosci formuty. Natomiast w
przypadku formul FTL dane te jeszcze nie sa znane. Wobec tego weryfikacja odbywa si¢
.wstecznie”. Pociaga to za soba pewne konsekwencje. W celu wyjasnienia pewnych
zaleznosci zachodzacych przy weryfikacji formul FTL zostana wprowadzone definicje
nastgpujacych zmiennych.

Definicja 2.7

Stan weryfikacji

Stan weryfikacji formuly temporalnej ¢ z ktéra zwiazany jest wierzcholek v przy waluacji 6
oznaczony jako ver state(v,0), to najwigkszy punkt czasu, w ktorym jest juz okreslona

wartos$¢ formuty @.
=

Definicja 2.8

Stan rozpatrywania

Stan rozpatrywania formuly tempralnej ¢ z ktéra zwigzany jest wierzcholek v przy waluacji 6
oznaczony jako prog state(v,6), to najwigkszy punkt czasu, w ktérym jest okreslone sa

wszystkie podformuty formuty ¢.
|

Lemat 2.1

Niech @ jest formula postaci op ) s(¢1, ¢2) gdzie op operator FTL, a ¢; 1 ¢ podformuly ¢.
Niech v wierzcholek zwigzany z formula @ , a v; i v> wierzcholki zwiazane odpowiednio z
podformutami ¢; i @, .Warto$¢ formuly ¢ w punkcie k przy waluacji €& mozna okresli¢
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najpdzniej w punkcie k+s (k+s -1), przy zalozeniu, ze wartosci podformul ¢; i ¢, sa znane w
kazdym punkcie przedziatu <k, k+s> (<k, k+s -1>).

Dowdd lematu 2.1
Poprawnos$¢ lematu 2.1 wynika bezposrednio z semantyki operatora op z ograniczeniem

metrycznym <(<).

[
Whniosek:
7 lematu wynika bezposrednio: prog state(v,6) - ver state(v,6) < (<) s. Co wigcej wartos¢
formuly ¢ w punktach pomiedzy prog state(v,6), ver_state(v, 6) nie jest znana (unknown).

Sytuacja jest prosta, jezeli ¢@; i ¢, sa atomowymi podformulami formuty ¢. Moze si¢
jednak zdarzy¢, ze podformuta ¢; formuly @ jest postaci: op; <) si(¢11, @12) a podformuta ¢,
postaci op2<) s2(@21, @22), gdzie op; 1 op, operatory temporalne FTL. Wowczas zachodzi
wprawdzie prog state(v,,6) - ver_state(v;,6) < (<) s| oraz prog_state(vs,, ) - ver_state(v,,, 6) <
(<) s co przy rownosci prog state(v,6) = min(ver state(v, 6), ver state(v,6)), ale w
rezultacie wystapi zalezno$¢é: prog state(v,6) - ver _state(v,6) < (<) s +max (s, 52)

Tak wiec warto$¢ formuly @ w stanie k mozna stwierdzi¢ najpdzniej w stanie k + s
+s1 (oczywiscie znow przy zalozeniu, ze wartosci podformul: @1, @2, @11, @12, @21, P22 itd. sg
ustalone w kazdym punkcie przedzialu <k, k+s+s;> (<k, k+s+s; -2>). Rozumowanie takie
mozna prowadzi¢ dalej w zaleznosci od tego, jak daleki jest stopien zaleznosci formuty @.

7 powyzszego rozumowania mozna wywnioskowaé, ze im wigkszy jest stopien
zalezno$ci formuly FTL, tym wigksza moze by¢ rdéznica pomigdzy stanem rozpatrywania
najbardziej zagniezdzonego operatora temporalnego a stanem weryfikacji formuly
rozpatrywanej.

Przyklad 2.6 ukazuje zalezno$¢ pomigdzy stanem weryfikacji a stanem rozpatrywania.

Przyklad 2.6
Dana niech bedzie formuta ¢ = always-future _4 A. a 6 waluacja podformuty A.

Jezeli warto$¢ podformuty A w punkcie k jest true co zapisujemy (A/k]=true) i tylko w tym
punkcie znana jest warto$¢ podformuly A, to zgodnie z semantyka operatora always-future_
warto$¢ formuly @ w punkcie k£ wynosi unknown. Dopiero jezeli A[k+1]=true, A[k+2]=true,
A[k+3]=true, A[k+4]=true, to dopiero wtedy mozna wywnioskowa¢, ze warto$¢ formuly ¢
w punkcie k jest spetniona. Wobec tego, gdy postep weryfikacji znajdzie si¢ w punkcie k+4
(prog state(v,0) = k+4), stan weryfikacji formuly przesunie si¢ dopiero do punktu k
(ver_state(v,6) = K), gdzie v oznacza wierzcholek grafu zwiazany z formula ¢.

|
Sytuacja zmienia si¢ diametralnie w przypadku znaku > lub > przy operatorze metrycznym.

Lemat 2.2
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Niech ¢ jest formula postaci op . ) s (@1, ¢2) gdzie op operator FTL, a ¢; i ¢, podformuty ¢.
Warto$¢ formuly @ w punkcie k przy waluacji @ mozna okre$li¢ najpdzniej w ostatnim
punkcie przedzialu rozpatrywania end state(¢, 6).

Dowédd lematu 2.2

Dowdd lematu 2.2 wynika bezposrednio z semantyki ograniczenia metrycznego > (>) s.
|

Tak jak w lemacie 2.1 nalezy przyja¢ zalozenie, ze podformuta @; jest okreslona w
kazdym punkcie przedziatu <k, end state(p,6)>. W tym przypadku sytuacja jest taka sama
niezaleznie od stopnia zlozonos$ci formutly. Jezeli bowiem formuta @; jest okreslona w kazdym
punkcie przedziatu <k, end state(¢,6)>, to jej podformuta takze musi by¢ okreslona w
kazdym punkcie tego przedziatu. Tak wigc najwigksze opdznienie weryfikacji wynosi
end state(,6).

Whioski z lematéw 2.112.2

7 powyzszych rozwazan mozna wywnioskowac, ze:

e weryfikacja formuly FTL moze odbywaé si¢ ze znacznym opdznieniem w stosunku do
aktualnego stanu bazy.

e w najgorszym przypadku formuta w stanie k moze by¢ zweryfikowana w koficowyn stanie
weryfikacji.

Do weryfikacji formut FTL i MTL wykorzystywana jest logika trojwartosciowa. W
zwiazku z tym podrozdzial wprowadza funkcj¢ markujaca m’, ktora przyjmuje wartosci true,
false lub unknown.

Definicja 2.10

Markowanie m’,, wierzchotka v grafu 7 typu MTG jest funkcja m’,,; k — { true, false,
unknown}, gdzie k - punkt weryfikacji formuly, a @ waluacja.

3.2.2.2 Algorytm weryfikacji formul MTL

Majac tak zdefiniowane zatozenia wstgpne mozna przystapi¢ do tworzenia metod
weryfikacji formut FTL i MTL.

Algorytm weryfikacji formul MTL nie jest algorytmem tak efektywnym jest algorytm
weryfikujacy formuly logiki czasu przesztego (PTL). Wynika to z faktu, ze musza by¢
przechowywane pewne dane historyczne potrzebne do procesu weryfikacji. Metody zapisu
tych dodatkowych informacji przedstawione sa w rozdziale 2.2.3.

Z ponizszej metody mozna wyodrebni¢ metodg weryfikacji formut FTL poprzez nie
branie pod uwage sekcji specyfikacji napisanych czcionka Courier oraz metode weryfikacji
formul bez operatorow metrycznych (opuszczenie sekcje opisanych czcionka Courier
Italics.

Tak wigc z ponizsze] metody mozna wyodrgbni¢ cztery metody stosowane w
zaleznosci od potrzeb. Sa to: metoda weryfikacji formut typu FTL bez operatorow
metrycznych, metoda weryfikacji formut typu FTL z operatorami metrycznymi, metoda MTL
bez operatorow metrycznych oraz metoda MTL z operatorami metrycznymi.
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procedure MTLVerification (fromula o, integer k, valuation 0)
begin

/* Zmienna globalna rejestrujaca rozpatrywana formule */
var: @, formula;

Ov: =@,
var: node vy ;

/* przypisanie zmiennej poczatkowego wirzechotka vy grafu zwigzanego z formuta ¢ */
Vo =@ (Vo);

/* rozpoczecie nowej weryfikacji w stanie aktualnym*/

MTLMarkNode (vo,act_state, 6, true);

/*Jezeli nie mozna zweryfikowa¢ formuly w stanie aktualnym z powodu braku danych
wartosci podformut ze standow poprzednich, stan act state oznaczany jest jako nie
zweryfikowany (unknown) i jest dolaczany do temporalnej bazy stanéw nie zweryfikowanych
wierzchotka vy. */

if m’o ,(act_state)=unknown then
insert_unknown(vo,act_state, 0);

/*Efektem préby weryfikacji formuly w stanie aktualnym moze by¢ mozliwo$é obliczenia
wartosci formuly (czyli weryfikacja wierzchotka vp) w ktdryms$ ze standw wczesniejszych
zapisanych jako wumknown. W zwiazku z tym nastgpuje proba zweryfikowania formuly w
najwczesniejszym  niezweryfikowanym  stanie  zapisanym w  temporalnej  bazie
niezweryfikowanych stanéw. Jezeli weryfikacja zakonczy si¢ sukcesem, stan zostaje usuwany
z tej bazy 1 nastgpuje proba zweryfikowania formuly w stanie nastgpnym itd. Obliczenia te
zostaja powtdérzone do momentu dojscia do stanu obecnego lub gdy warto$¢ w ktéoryms ze
stanow jest nieokreslona.*/

/* Pobieranie najwczesniejszego niezweryfikowanego stanu */
k:= min(MinStateDB(v,,0));

while k<=act_state do
MTLMarkNode(vo.k, 6, true);
if m’yo_,(k)<>unknown then delete_unknown(vy, k, 0);
k:=k+1;
if m’ yo_(k)=unknown then break;
endwhile;
endproc;

procedure MTLMarkNode(node v, integer k, valuation 0, boolean subver)
begin

/* Rekurencyjna procedura weryfikujaca wierzcholki w grafie FTG */

case v of
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VE Ve :m’y (k) :=true;
VE V False : rn,v, e( k) . = false;

/* W przypadku klasy formul atomowych, jezeli rozpatrywana jest formula w stanie
wczesniejszym niz stan aktualny, jej wartos¢ jest juz na pewno zapisana w bazie, a wigc
mozna te wartos¢ uzyskac. Jezeli rozpatrywana jest formula w stanie aktualnym, jej warto$¢
jest zapisywana do bazy w celu dalszej weryfikacji. */

vV € Vawm : if k <act_state then
GetValueDB(m’y, ( k)); / Pobieranie wczesniej zapisanej wartosci
else
if y(v) = true then m’y_,( k) : = true;
elsem’y (k) :=false;
endif;
insert_data(v, y(v), k, 0);
endif;

veV : if <v’, v> € E then
MTLMarkNode (v’, k, 6, subver);
my (k) :=-=my, (k)
endif;

veV : if <v’, v>¢€ E and <v”, v> € E then
MTLMarkNode (v”, k, 0, subver);
MTLMarkNode (v’, k, 6, subver);
my (k) :=my, (k) Amy (K);
endif;

ve VvV : if <v’, v>¢€ E and <v”, v> € E then
MTLMarkNode (v”, k, 6, subver);
MTLMarkNode (v’, k, 6, subver);
my, oK) 1= my (k) v my (k);
endif;

vE V puure : if <v’, v>€ E then
MTLMarkNode(v’, k, 6, subver);
m’y (k) :=m’y (k);
endif;

VE Vpex: If<v’, v>e Ethen
MTLMarkNode(v’, k+1, 6, subver);
m’y (k) :=m’y (k+1);
endif;

Vv € V past : if exists (m’y ,(i)) then
// pobieranie wczes$niej zapisanej wartosci

GetValueDBm’ . ,( 1)) ;
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else 1f subver=true then
PTLAddVerification(v,k,0);

endif;
v € V gmiq © PTLMarkNodeInMTL (v, k,0) ;
veE V ruure : if exists (m’y, ,(i)) then GetValueDB(m’, ,( 1));

else if subver=true then
FTLAddVerification(v, k, 0);
endif;

endcase;

endproc;

// Tylko w przypadku formui typu MTL.

procedure PTLAddVerification (node v, int k, valuation 0)
begin

var: p integer;

PTLMarkNode (v, k, 0, true) ;

/*Czes$¢é algorytmu uruchamiana Jjest, Jjezeli formuta FTL jest
podformuta PTL. Nastepuje prdba weryfikacji na wierzchoitku typu
Past, jezeli sa Jjakie$ zalegiosci, czyli jezeli stan do ktdrego
posuneta sie weryfikacja jest mniejszy od stanu rozpatrywanego.
Procedura PTLMarkNodeInMTL wywoilywana Jjest 2z wartoscia false
argumentu subver, co oznacza, ze po napotkaniu wierzchoilka typu
Past lub Future proces weryfikacji sprdébuje uzyskaé wartoscé
tego wierzchotka w stanie p zamiast wgiebiac¢ sie w weryfikacje
podgrafu zwigzanego =z tym wierzchotkiem. Jezeli wartos¢ nie
zostanie znaleziona, nastapi natychmiastowe wyjscie 2z petli
while */

if (prog state(v,0)<k-1)
p: = prog state(v,0)+1;
while p<=k do
PTLMarkNodeInMTL (v,p,0, false);

p:=ptl;
if m’,,(p)= unknown then exit;
endwhile;
endif;
endproc;

procedure FTLAddVerification (node v, int k, valuation 6)
begin
var: p integer;

FTLReplaceValue(v, k, 0, true);
/* Cze$¢ algorytmu uruchamiana jest, jezeli wystgpuja formuly zalezne typu FTL. Nastepuje

proba weryfikacji na wierzchotku typu Future, jezeli sa jakie$ zaleglosci, czyli jezeli stan do
ktorego posuneta si¢ weryfikacja jest mniejszy od stanu rozpatrywanego, nastapi proba
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dodatkowej weryfikacji na tej samej zasadzie co w  przypadku
PTLAddVerification.*/

if (prog_state(v,0) <k-1)
p: = prog_state(v,0) +1;
while p<=k do
FTLReplaceValue(v, p, 0, false)
p=p+1;
if m’y_,(p)= unknown then exit;
endwhile;
endif;
endproc;

procedure PTLMarkNodeInMTL (node v, int k, valuation 6, bool subver)
begin
case v of

VE Vpey: if<v’,v>e Erthen
my_( k):=my (k-1);
endif;

ve Vapast: if<v’,v>e Eand<v”, v> € E then
begin
MTLMarkNode (v”, k, 6, subver);
MTLMarkNode (v’, k, 0, subver);
my (k) :=my (k) Amy (K);

procedury

if m’y ,( k)<> unknown and m’ys ( k) <>unknown then

if met (v)=NULL then
if v’e Vpewthenm v (k):=m,_( k);
else if v”’€ Vpye, then my»  (K):=m,_ ( k);
endif;
else PTLMetricVerification (v, k,0);
endif;

// zapis tylko w przypadku, gdy formuta PTL jest

// podformuta FTL

insert data(v, my,( k), k, 0);
endif;
endif;

ve Vgpast: if<v’,v>e Eand<v”, v>e€ E then
MTLMarkNode (v”, k, 0, subver);
MTLMarkNode (v’, k, 6, subver);
my (k) :=my (k) vmy (k)

// warunek Jjest sprawdzany tylko w przypadku, gdy

//formuta FTL jest podformuta PTL

if m'y, ,( k)<> unknown and m'y. ,( k) <>unknown

then
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veV Since -

vV E VSMid:

if met (v)<>NULL then
if v’e Vpreythenmy (k):=m, (k);
else if v”€ Vprevthen my» | (k):=m, ( k);
endif;
else PTLMetricVerification (v,k,0);
endif;
// zapis tylko w przypadku, gdy formuta PTL Jjest
//podformuta FTL

insert data(v, my( k), k, 0);
endif;

endif;

if <v’, v> € E and <v”, v> € E then
MTLMarkNode (v”, k, 0, true);
MTLMarkNode (v’, k, 6, true);

/*sprawdzanie tylko w przypadku, gdy formuta FTL jest
podformuta PTL */

if m’y,,( k)<> unknown and m’ys,( k) <>unknown then
m’y,(k):=m’y, (k) Am’y, (k)

endif;

if vV’€ Vpry thenm’ - (k):=m’y (Kk);

if v’€ Vpry thenm’ - (k):=m’y (K);

if v’ € Vsuiqthen threshold(v, 6):= threshold(v’, 6);
else if v” € Vsuqthen threshold(v, 0):= threshold(v” , 6);
endif;

if <v, v’’’> € Erthen
mV'”, e(k):= mV, e( k);
endif;

if met (v)<>NULL then PTLMetricVerification (v,k, 0);
else insert data(v, my,(k),k, 0);

/* zapis do bazy tylko w przypadku, gdy formuta PTL
jest podformuta FTL */

endif;

endif;

if <v’, v>€ E and <v”, v> € E then
MTLMarkNode (v, k, 6, subver);
MTLMarkNode (v, k, 6, subver);

// sprawdzanie tylko w przypadku, gdy formuta FTL
//jest podformuta PTL

if m’y/,,(k)<> unknown and m’ys, 4(k) <>unknown then
m’v, e( k) o= m’V',g( k) v m’V",e( k);
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if sign(v)=’<’ or sign(v)=’'<’ then
begin
if v’ & Vprev and mys,,(k) = true then threshold(v, 0):= k;

else if v” € Vprev and my-,,(k) = true then
threshold (v, 6) := k;
endif;
else if sign(v)=’> or sign(v)=’'2’ then
begin
if v’ € Vprey and mys,,(k) = true and my,,(k)= false then
threshold (v, 6):= k;
else if v” £ Vprey and my~,,(k) = true and my,b,(k) = false
then threshold(v, 6) := k;
endif;
endif;
endcase;
endproc;

procedure FTLReplaceValue(node v, int i, valuation 6, bool subver)
/* Zadaniem tej procedury jest zastapienie warto$ci wierzchotka v przez warto$¢ takiego
wierzchotka v” tancucha <v, v’, v’> € K grafu FTG, gdzie warto$¢ wierzchotka v’ jest

prawdziwa. */

begin
m’y ,( 1): = unknown;
if<v,v,v’>e K
for each v’ do
begin
FTLMarkNode(v, i, 0, subver);
if m’y (1) = true then
m’y, 9( =m’y 9( 1);
if met(v)<>NULL then FTLMetricVerification(v, i, 0);
else ver_state(v, 0): = i;
endif;
endif;
endfor;
ifi=end_state(¢,,0) and m’, ,( i) = unknown then
ver_state(v, 0)=end_state(¢y,0);
m’y , (1):= endmark(v, ver_state(v, 8)+1, end_state(qy, 6), 0);
endif;
endproc;

/*Koncowa weryfikacja wynikajaca z wystepowania operatordw
metrycznych */

procedure FTIMetricVerification (node v, int k, val 0)

begin

case v of

VE Vairuture
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if sign(v) = , < ” (, < 7”) then

if m’y ,(k)= false then
//wtasnosé 1.8a
// Zapamietanie wartosci false od ver state(v)+1 do k

insert data (v, false, ver state(v,0)+1, 6);

ver state(v,0) := k;

verified(v,8) = false; // do transakcji false
endif;

if m’, ,(k)= unknown then
if k - (ver_state(v,9)+l) 2 met(v)-1 (met(v)) then
//wtasnosé 1.8b
m’y ,(ver state(v,0)+1)= true;
insert data(v, true, ver state(v)+1, 0);

ver state(v,0):= ver state(v,0) +1;
endif;
endif;
if sign(v) =, > 7”7 (, =2 ”) then

if m’y, ,(k)= false then
if k - begin state((@y,0) > () met(v) then
//wtasnos$é 1.8c
// wszystko false od begin state(@,,6) do k -c -1 (k-c)
ver state(v,0):=k - ¢ -1 (k - ¢c);
insert data (v, false, begin state((®y,0), 0);
endif;

endif;

end

VE Vstruture
if sign(v) =, < ” (, <” ) then
if m’y ,(k)= true then
// wtasnosé 1.7a
if k - (ver state(v,0) +1) < (5) met(v) then
// Zapamietanie wartodci true od ver state(v,0)+1 do k
verified (v,6)=true;
insert data(v, true, Vep_state(v,9)+1, o) ;
ver state(v,0):= k;
endif;
endif;

if m’, ,(k)= unknown then
if k - (ver state(v,0) +1)> (2) met(v) then
//wtasnosé 1.7b

m’,(ver state(v,0)+1):= false;
insert data (v, true, ver state(v,0)+1, 0);
ver state(v,0):= ver state(v,0) +1;
endif;
endif;

if sign(v) =, > ” (, = ”) then
if m’y 4,(k)= true then
//wtasnosé 1.7c

if k - begin state(@y,0) > (2) met(v) then
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// wszystko true od begin state do k - met(v) -1(k - met(v))
ver state(v,0) := k — met(v) - 1 (k - met(v));
insert data (v, true, begin state((®y,0), 0);

endif;
endif;
end;
VE Vyntil?

if sign(v) =, < ” (, < ”) then
// wtasnosé 1.6b
if m’, ,(k)= true then
if k - (ver_state(v,0) +1) < (<) met(v) then
// Zapamietanie wartos$ci true od ver state(v,8)+1 do k
insert data(v, true, ver state(v,0)+1, 0);

ver state(v, 0) := k ;
verified(v,8)=true;
endif;

endif;
if m’y ,(k)= false then
if k - (ver_state(v,0) +1) < (<) met(v) then
// Zapamietanie warto$ci false od ver state(v,8) +1 do k
insert data (v, false, Ve;_state(v,9)+l, 0)
ver state(v,0) := k;
verified(v,0)=false;
endif;
endif;

if m’, ,(k)= unknown then
if k - (ver_state(v,6) +1)> (2) met(v) then

m’v(Ver_state(v,0)+1):= false;
insert data (v, false, ver_state(v,9)+l, o) ;
ver state(v,0):= ver state(v,0) +1;
endif;
endif;
if sign(v) =, > ” (, =2 ”) then

//wtasnosé 1.6d begin
if m’, ,(k)= true then
if k - (ver_state(v,0) +1) > (2) met(v) then
//od ver state(v,0)+1 do k - met(v) -1(k — met(v)) true
vep_state(v,@):= k - met (v) -1 (k — met(v));
insert data (v, true, ver;state(v,6)+1, o) ;
endif;
endif;
if m’y ,(k)= false then
od ver state(v)+1 do k false
ver state(v,0) := k;
insert data (v, false, Ve:_state(v,0)+1, 0) ;
endif;
endif;
endcase;,
endproc;,

/*Funkcja stuzy do okreslenia wartosci podformuty FTL w ostatnim stanie przedziatu
weryfikacji. */
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function Endmark (node v, integer beg, integer end , valuation 0)
begin
case v of
VE VAlFuture -
if sign(v) = ‘< * (‘<’) then
insert_data(v, false, beg, 0);
return false;
else if sign(v) = > * (‘2’) then
insert_data(v, true, beg, 0);
insert_data(v, false, end - met(v) [end - met(v) +1], 0);
return false;
else insert_data(v, true, beg, 0);
return true;
endif;

/] Pozostale wierzchotki

default:
insert_data(v, false, ver_state(v, 0)+1, 0);
return false;

endcase;
endproc;

3.2.2.3 Warunki uruchamiania metody MTL Verifiction

Niech ¢ bedzie formula typu FTL, a 6 waluacja, czyli przypisanie wartosci zmiennym

: boolean

wolnym tej formuly. Algorytm weryfikacji uruchamiany jest w przypadku zajscia

nastgpujacych zdarzen: transakcji na waluacji @ (gdy zajdzie insert(6), modify(6) lub
delete(0)) oraz w przypadku takiej zmiany stanu bazy, dla ktorej warto$¢ formuly ¢ moze sie
zmieni¢ bez transakcji (verified(vy, 6) = unknown). Metoda MTLVerification uruchamiana jest

przy takich samych warunkach jak metoda PTLVerification.

procedure MTLMonitor(integer k)
begin
for each ¢ do
for each 6 do
if k = begin_state(¢,0) then InitValues (¢,0);
endif;
if trans(¢,0) then
unlock (¢0) ;
MTLVerification(o, k, 0);
else 1f verified(vyp,0) = unknown then
MTLVerification (@ k 6);
endif;
endfor;
endfor;
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endproc;
3.2.2.4 Opis algorytmu weryfikacji formul MTL

Weryfikacja formut MTL polega na uruchomieniu rekurencyjnej procedury
MTLMarkNode. Jezeli algorytm napotka wierzcholek typu Past, uruchamiana jest metoda
PTLMarkNodeIlnMTL Na rysunku 2.10a - 2.10c przedstawione sa grafy wierzchotkéw typu
Future. Jezeli algorytm napotka wierzcholek tego typu, wdéwczas jest on markowany
wartoscia unknown. Nastepnie wybierany jest jeden z fancuchow grafu, w zaleznosci od tego,
ktéry srodkowy wierzcholek tancucha markowany jest warto$cia true. Po wezytaniu wartosci
ostatniego wierzchotka tego tancucha, dalsza weryfikacja odbywa si¢ w procedurze
FTLMetricVerification.

sometime-future ¢

always-future ¢

@ false

Rys. 2.10a. Graf formuty sometime-future ¢ Rys. 2.10b Graf formuly always-future ¢

true

Rys. 2.10c. Graf formuly ¢; until ¢,
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Opis procedury FTLMetricVerification

Procedura FTLMetricVerification shizy do koncowej weryfikacji wartosci
poszczegblnych wierzchotkéw FTL uwzgledniajac przy tym operatory metryczne. Tak jak w
przypadku formut PTL, koncowa weryfikacja uzyskiwana jest na podstawie wprowadzonych
w rozdziale I wlasnosci wnioskowania.

Opis proceduty zostat podzielony w zaleznosci od typu wierzchotka.

e wierzcholki typu StFuture (sometime-future @)

1. operator < lub <. Jezeli wstepna weryfikacja (algorytm FTLMarkNode) dala wartos¢ true,
czyli podformuta @ jest spelniona, formula jest spelniona w stanach od pierwszego
nieokreslonego do rozpatrywanego (wlasnos¢ 1.7a). Gdy wstepna weryfikacja dala wartos¢
unknown, sprawdzana jest roznica pomigdzy stanem rozpatrywanym a pierwszym
nieokreslonym. Jezeli jest ona wigksza od operatora metrycznego, to na podstawie
wlasnosci 1.7b mozna wnioskowa¢ niespelnienie formuly w pierwszym stanie
nieokreslonym.

2. operator > lub >.. Jezeli wstgpna weryfikacja data warto$¢ frue, okreslana jest warto$¢
formuly tak jak to wskazuje wlasno$¢ 1.7c. Badana jest odleglos¢ punktu rozpatrywanego
od poczatku weryfikacji. Jezeli odleglo$¢ ta jest wigksza od operatora metrycznego
zwiazanego z wierzchotkiem, to podformuta zwigzana z tym wierzchotkiem przyjmuje
warto$¢ true w kazdym punkcie od poczatku weryfikacji do stanu mniejszego o wartos$¢
metryczng w stosunku do rozpatrywanego

e wierzcholki typu AlFuture (always-future @)

1. operator < lub < . Jezeli wstgpna weryfikacja dala wartos¢ false (podformula ¢ nie jest
spetniona), to na podstawie wlasnosci 1.8a przypisana zostaje wartos¢ false wszystkim
stanom od pierwszego nieokreslonego do rozpatrywanego. Gdy wstepna weryfikacja data
warto$¢ unknown oraz odleglo$¢ rozpatrywanego stanu jest wigksza od pierwszego stanu,
w ktorym formula ¢ zostala nieokreslona, to przypisana jest warto$¢ true tej pierwszej
nieokreslonej wartosci na podstawie wlasnosci 1.8b.

2. operator > lub >. Jezeli wstgpna weryfikacja data wartos$¢ false, okreslana jest warto$¢
formuly tak jak to wskazuje wlasno$¢ 1.8c. Badana jest odlegtos¢ punktu rozpatrywanego
od poczatku weryfikacji. Jezeli odleglo$¢ ta jest wigksza od operatora metrycznego
zwiazanego z wierzcholkiem, to podformula zwigzana z tym wierzchotkiem przyjmuje
warto$¢ false w kazdym punkcie od poczatku weryfikacji do stanu mniejszego o wartos¢
metryczna w stosunku do rozpatrywanego

e wierzcholtki typu Until (¢; until @)

3. koncowa weryfikacja korzysta z wlasnosci 1.6b oraz 1.6d.

Dlatego weryfikacja jest zlozeniem prostego wnioskowania na grafie (wniskowanie wstgpne -
procedura MTLMarkNode) oraz wnioskowania koncowego (algorytm FTLMetricVerification).

Opis funkcji Endmark
Funkcja Endmark stuzy do okreslenia wartosci podformuly FTL w ostatnim stanie

przedzialu weryfikacji. Jezeli w tym stanie okazuje sig, ze istnieja stany niezweryfikowane (o
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wartosci unknown), woéwczas nalezy w jakiS sposéb okresli¢ ich warto§é. W przypadku
wierzchotka AlFuture bez operatora metrycznego wykorzystywane jest koncowe markowanie
z pracy [Zhou 1994]. We wszystkich stanach, w ktérych podformuta przyjmowata warto$ci
unknown, nadawana jest warto$¢ true. Jest to jak najbardziej zgodne z semantyka always-
future bez operatora metrycznego. W przypadku wierzchotka A/Future z operatorem
metrycznym wykorzystywana jest definicja 1.7 4a oraz 1.7.4d. Przypisywane sg wartosci false
dla punktéw oddalonych od punktu koncowego weryfikacji o warto$¢ mniejsza niz warto$¢
operatora metrycznego. Dodatkowo, gdy przy operatorze metrycznym wystepuje znak > lub >
oraz warto$¢ podformuly w punktach oddalonych od punktu koncowego weryfikacji bardziej
niz wynosi warto$¢ operatora metrycznego jest unknown, wéwczas przypisywane sa warto$ci
true. W przypadku pozostatych wierzchotkow warto§¢ unknown zamieniana jest na false.

Opis procedury PTLMarkNodeInMTL

Procedura PTLMarkNodelnMTL podobna jest do procedury PTLMarkNode metody
PTLVerification opisanej w podrozdziale 3.1. Roéznica polega na tym, ze procedura
PTLMarkNodelnMTL wykorzystywana jest do weryfikacji formut MTL. W zwiazku z tym do
markowania wierzchotkdw wykorzystywana jest tutaj logika trojwartosciowa, a wartoSci
zweryfikowanych wierzcholkow sa zapisywane w bazie, gdyz moga okazac si¢ potrzebne do
dalszej weryfikacji.

Procedura przyjmuje argument subver. Jego wartos$¢ jest przekazywana do procedury
MTLMarkNode i okresla, czy ta procedura ma standardowo prowadzi¢ proces weryfikacji po
napotkaniu wierzchotka typu Veas lub Viynre, czy tez ma jedynie sprobowaé pobrac¢ warto$¢ w
tym wierzchotku z bazy.

3.2.2.5 Formuly zalezne

Obecnos¢ podformut zaleznych w formule typu MTL bardzo komplikuje proces weryfikacji.
Wystepuja cztery przypadki takiej zaleznosci: FTL - FTL, FTL -PTL, PTL - FTL, PTL-PTL.

Przypadek 1
Podformula FTL jest zalezna od podformuly FTL (FTL-FTL)

Przyklad 2.12

Niech ¢ n-zalezna formuta FTL przy czym :
formula @ jest postaci op; < () <1 @i
formuta ¢y jest postaci op; < ¢y 2 @2
formula @; jest postaci ops < oy c3 @3

formula @,.; jest postaci op, < ¢y cn @3
formuta ¢, jest postaci y

gdzie: opy, op2, ops .. op, - operatory FTL, @1, @5, ¢35 . @, - podformuly FTL, w - formuta
atomowa. Oczywiscie z kazda podformula ¢ zwiazany jest wierzchotek v; € Viuure
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Aby zweryfikowaé formule ¢ w stanie k, musi by¢ zweryfikowana podformuta ¢; w
stanach (k, k+c;). Do tego celu jednak musi by¢ zweryfikowana podformuta @, w stanach
(k+c;, ktcitey) itd. Jak pokazuja rozwazania z poczatku rozdzialu warunkiem
zweryfikowania formuly jest zweryfikowana podformuta. Moze si¢ zdarzyé, ze przejscie z
jednego stanu do kolejnego spowoduje, ze podformuta np. @,; zostanie zweryfikowana w
wiecej niz jednym punkcie np. w przedziale (k, k+n). Powstaje wtedy porcja danych o
dtugosci n. Obliczone wartosci w tych punktach zapisane sa do tymczasowej bazy. W takim
przypadku weryfikacja nastgpnej w hierarchii podformuly (¢,2) musi odby¢ si¢ n razy, czyli
tyle razy, jak dluga jest ta porcja danych. W zwiazku z tym musi zosta¢ uruchomiona
dodatkowa weryfikacja w wierzcholku v, (petla while procedura FTLAddVerification). Ta
dodatkowa weryfikacja korzysta tylko z danych zapisanych w bazie dla wierzcholka v, nie
wglebiajac si¢ w podgraf, ktorego korzeniem jest ten wierzchotek. Jezeli w wyniku takiego
postegpowania zweryfikowana zostanie podformula @,, takze w kilku punktach, to
postgpowanie takie jest powtarzane w kolejnym wierzchotku vy..

|
Definicja 2.9
Porcja danych
Porcja danych to zbiér zweryfikowanych stanéw w jednym procesie weryfikacji.

|

Definicja 2.10
Dlugosé porcji danych
Dlugos¢ porcji danych to ilos¢ zweryfikowanych stanéw w jednym procesie weryfikacji.

Zarowno czas jak i dlugos¢ porcji danych zaleza od operatoréw metrycznych,
rodzajow podformut oraz waluacji formul atomowych. Wystgpowanie porcji danych
powoduje drastyczne zwigkszenie ztozonosci obliczeniowej w niektorych stanach. Jednak jak
wykaze kolejny rozdzial, praktycznie wykorzystywany stopien zagniezdzenia formut wynosi
2. Tak wiec formuta @ z przyktadu 2.12 na pewno nie pojawi si¢ w praktyce.

Przyktad 2.13 ukazuje przykladowe tworzenie si¢ porcji danych w formule ztozone;.

Przyklad 2.13

Dana niech begdzie formuta:

@ = always-future 4 always-future _s A

Formuta ¢ moze by¢ zapisana w sposob nastgpujacy:
@ = always-future _s A, ’

@ = always-future_4 ¢,

Rysunek 2.15 ukazuje waluacje 6 formuty 4. Tak wigc w przedziale <k-3, k+7> formula 4
przyjmuje warto$¢ true, w punkcie k+8 zaszla transakcja, ktéra zmienita warto$¢ formuty 4
na false, a w punkcie k+9 formuta 4 przyjeta znéw wartos¢ frue. Cheac obliczy¢ wartos$é
formuty @ w punkcie &, nalezy zna¢ warto$¢ podformuly ¢; w punkcie k+4. Z kolei, by méc
zweryfikowa¢ formule ¢; w punkcie k+4, nalezatloby zna¢ warto$¢ formuly atomowej 4 w
punkcie k+10. Wobec tego moze zaistnie¢ sytuacja, ze stan weryfikacji formuly ¢ jest rowny
k, wtedy gdy stan zaawansowania podformuly ¢; wynosi k+170. Mozliwa jest takze sytuacja,
kiedy wartos¢ formutly @ w punkcie k zostanie obliczona znacznie wczesniej.



k-3 k+7  k+8 k9 k+10
I I I | I

| | I I !
= —A A
Rys. 2.11. Przykltadowa waluacja formuty A

Zalozmy, ze proces weryfikacji posunat si¢ do stanu k+7. Wowczas stan
zaawansowania podformuly ¢, przy waluacji © wynosi k+7 (prog state(¢;, 6) = k+7) , a stan
weryfikacji tej podformuly wynosi k+1 (ver state(¢,, 6) = k+1), gdyz formuta atomowa A
przyjmuje warto$¢ true w przedziale <k-3, k+7>, a wigc w punkcie k+7 mozna wnioskowac,
ze warto$¢ @; w punkcie k+1 jest prawdziwa. Stan k+1 jest jednoczesnie stanem
zaawansowania formuly ¢ (prog state(¢,6) = k+1), a warto$¢ podformuly ¢; wynosi true w
kazdym punkcie przedzialu <k-3, k+1>. Na tej podstawie mozna wnioskowa¢, ze formuta ¢
przyjmuje warto$¢ true w stanie k - 3. W zwiazku z tym stan weryfikacji formuly ¢ jest réwny
k-3 (ver state(qp, 6) = k+3).

W stanie k+8 sytuacja ulega radykalnej zmianie. Z uwagi na fakt, ze warto$¢ A jest
false nastgpuje natychmiastowe wnioskowanie, ze podformula @, przyjmuje wartos¢ false we
wszystkich punktach przedziatu (k+2, k+8). Punkty te tworzona porcje danych o diugosci 7.
W takim przypadku stan zaawansowania podformuly @; jest réwny stanowi weryfikacji tej
podformuly i wynosi k+8 (prog state(¢;,6) = ver_state(p;, @)=k+8) . W tym momencie nic
nie stoi na przeszkodzie, by posunac si¢ dalej z weryfikacja formuty ¢ (do stanu k+38). Istnieja
wszelkie dane do tego potrzebne, gdyz jest juz zweryfikowana podformuta ¢; w punktach
(k+2, k+8). Nalezy zatem kilkakrotnie uruchomié¢ weryfikacj¢ formuly @ (co sugeruje metoda

FTLAddVerification).
=

Przypadek 2
Podformula FTL jest zalezna od podformuly PTL (PTL-FTL)

Niech ¢ n-zalezna formuta PTL przy czym :
formuta @ jest postaci op; <y c1 @
formula ¢y jest postaci op; < ¢y c2 @2

gdzie: op; - operator PTL, op,, - operator FTL, ¢, - podformuta FTL. Oczywiscie z formula
@ zwiazany jest wierzcholek v € Vpuy , a z formula ¢; wierzcholek v; € Viure

Taka sytuacja jest analogiczna do tej opisanej przy okazji rozpatrywania zaleznosci podformut
FTL. Réznica polega na tym, ze w tym przypadku ¢ jest formula PTL, a ¢; formula FTL.
Weryfikacja podformuly ¢; moze da¢ w rezultacie porcj¢ danych o diugosci n, co pociagnie
za sobg konieczno$¢ uruchomienia n -razy procedury PTLAddVerification, ktéra sprawdza jak
daleko moze p6jsé naprzod weryfikacja podformuly ¢ ktéra sprawdza jak daleko moze pdjsé
naprzod weryfikacja podformuty PTL na podstawie tej porcji danych.
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Przypadek 3

Podformuta PTL jest zalezna od podformuly FTL (FTL-PTL)

Jak wykazuje przypadek 2 mozliwe jest uruchomienie weryfikacji podformuty typu PTL w n
stanach na podstawie powstalej porcji danych. Po weryfikacji podformuty PTL w » stanach
moze powsta¢ takze porcja danych. Wéwczas podformuta FTL musi by¢ zweryfikowana takze
tyle razy, jak dluga jest powstala porcja danych. Weryfikacja odbywa si¢ za pomoca
procedury FTLAddVerification.

Przypadek 4

Podformutla PTL jest zalezna od podformuly PTL (PTL-PTL)

Rozpatrywanie tego przypadku ma jedynie wtedy sens, kiedy wystpuje zaleznos¢: PTL-PTL-
FTL. Tylko w takim przypadku moze powstaé¢ porcja danych (na podformule FTL), ktora
spowoduje uruchomienie procedury FTLAddVerification dla podformuly PTL nadrzednej w
stosunku do podformuty FTL, a to z kolei spowoduje uruchomienie procedury
PTLAddVerification dla kolejnej w hierarchi zalezno$ci podformuty PTL.

3.2.3 Reprezentacja i manipulowanie dodatkowymi danymi

Przedstawione w tym rozdziale metody weryfikacji korzystaja z pewnych
dodatkowych danych. Dane te musza by¢ tak przechowywane, by ich zlozonos¢ pamigciowa
byla jak najmniejsza. Jest rzecza oczywista, ze w Srodowisku relacyjnej bazy danych, dane te
powinny by¢ umieszczone w relacjach, a w przypadku modelu obiektowego w obiektach.

3.2.3.1 Algorytm PTLVerification

Najpierw rozpatrzmy algorytm weryfikacji formul PTL (PTLVerification). W tym
przypadku, gdy wystepuja jedynie formuly PTL oraz gdy weryfikacja w kazdym punkcie jest
koficzona w tym punkcie, nie ma potrzeby zachowywania wartosci podformul w punktach
wczesniejszych. Jedyne co musi byé zachowywane to wartosci wierzchotkéw typu Previous
oraz threshold(v).

W zwiazku z tym powstaje klasa (relacja) o nastgpujacych atrybutach:
class ax = {formula, val, node, value, threshold }
R-ax = {( formula, val, node, value, threshold )

przy czym:
formula - weryfikowana formuta, val - waluacja, node - wierzcholek typu Previous, value -
warto$¢ tego wierzchotka, a threshold - wykorzystywany podczas weryfikacji dodatkowy

punkt progowy.
I to jest cata reprezentacja danych dodatkowych potrzebnych do algorytmu.
3.2.3.2 Algorytm MTLVerification
Algorytm weryfikacji formut FTL i MTL (MTLVerification) jest bardziej

skomplikowany niz algorytm PTLVerification ze wzgledu na swoja zlozonoS¢ pamigciowa.
Fakt ten wynika z potrzeby utrzymywania wartosci zweryfikowanych podformut tych standw,
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w ktorych nie zostata okreslona jeszcze wartos¢ formuly glownej. Do tego zbioru naleza
podformuty wszystkich typéw, a wigc podformuty atomowe, PTL i FTL.

Dane zwiazane z grafem

7 uwagi na bardziej skomplikowane zaleznosci przy potaczeniu operatorow FTL i PTL
w jedng formute, dodatkowa klasa (relacja) dla formut typu Past ma jeden atrybut wigcej niz
w przypadku algorytmu PTLVerification.

class ax _past= { fromula, valuation, node, value, threshold, prog_state}
R-ax Past = ( fromula, valuation, node, value, threshold,

prog state)

Dodatkowy atrybut, prog state, jest stanem zaawansowania weryfikacji podformuty. Jak si¢
mozna spodziewad, istnieje typ relacji bedacy odpowiednikiem typu opisanego powyzej takze
dla formut FTL. Schemat relacji ma nastgpujaca postac:

class ax_future = {formula, val, node, ver_state, prog_state}
R-ax Future = (formula, valuation, node, ver state, prog state)

przy czym:
fromula - weryfikowana formula, valuation - waluacja, node - rozpatrywany wierzchotek typu
Past lub Future, ver state - stan rozpatrywania formuly zwiazanej z wierzchotkiem node,

prog state - stan zaawansowania weryfikacji formuly;
Dane zwigzane z warto$ciami podformul we wcze$niejszych stanach

Oprécz tego potrzebny jest jeszcze drugi rodzaj klasy (relacji). Klasa (relacja) ta
zawiera wartosci podformut PTL, FTL oraz formul atomowych we wczedniej
zweryfikowanych stanach, ktére nie zostaly jeszcze usunigte. Kazda relacja z tej klasy relacji
sklada si¢ z nastgpujacych atrybutow:

class data = { formula, node, valuation, s_begin, value}
R Data = ( formula,node,valuation,s_begin, value)

przy czym:
formula - weryfikowana formula, node - wierzcholek typu Past lub Future, valuation -
waluacja, s begin - pierwszy stan sekwencji tych samych wartosci value, value - warto$¢

stanow od stanu s_begin.

Do pelnej weryfikacji potrzebna jest takze dodatkowa klasa (relacja) dla wierzchotka
vo. Zakladamy, ze relacja przechowuje te stany, ktére nie zostaly jeszcze zweryfikowane.
Wobec tego posiada dwa atrybuty: s begin i s_end oznaczajace odpowienio poczatek i koniec
przedzialu niezweryfikowanych stanéw.

class node v0 = { formula, valuation, s begin, s_end}
R v0 = (formula, valuation, s begin, s_end ).
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Klasa ta (relacja) nie moze by¢ zdefiniowana nastgpujaco class node v0 = (formula,
valuation, s begin), co oznaczaloby, ze wartos¢ w wierzchotku vy od stanu s begin ma
warto$¢ nieokreslona, gdyz moze si¢ zdarzy¢, ze istnieja stany okreslone wigksze od s begin
po sekwencji stanéw nieokreslonych.

3.2.3.3 Manipulowanie danymi przez algorytm

Majac tak zdefiniowane relacje pomocnicze, mozna przystapi¢ do opisu funkcji
manipulowania danymi algorytmu MTLVerification. Obiekty (relacje) danych zwiazanych z
grafem nie wymagaja przedstawiania dodatkowych procedur modyfikacji. W momencie
utworzenia grafu weryfikacji dla kazdego wierzcholka typu Past oraz Future powstaje nowy
obiekt (krotka relacji), ktéra w czasie procesu weryfikacji rejestruje dane.

Inaczej jest z danymi zwigzanymi z wartosciami podformul we wczesniejszych
stanach. W tym przypadku kluczem gtéwnym nie jest wierzchotek (node) , lecz para (formula,
node, s_begin). Wynika to z faktu, ze z wierzchotkiem moze by¢ zwiazana jedna lub wigcej
wartos$ci tego wierzcholka z przesztosci.

Dzialanie procedury wprowadzania wartosci wierzcholka (insert-data) polega na
znalezieniu ostatniej wpisanej wartosci dla tego wierzchotka i sprawdzeniu czy wartosc¢ tej
wartosci jest taka sama jak warto$¢ wpisywana. Jezeli tak - procedura nie robi nic, a w
przeciwnym razie tworzony jest nowy obiekt (krotka) zwiazany z wierzchotkiem node
oznaczajacy, ze od stanu state wierzcholek ten ma warto$¢ value.

procedure insert_data(node v, integer state, boolean value, valuation val)
begin
var: b boolean;

/I @ - rozpatrywana formuta;

if b <> (select R_Data.value
from R_Data
where R_Data.valuation = val and R_Data.node = v)
then insert into R_Data (@, val, v, state, value);
endif;
endproc;

Procedura delete _data usuwa niepotrzebne obiekty (krotki). Najpierw dla danego
wierzchotka szukany jest obiekt (krotka), ktorego warto$¢ s begin jest maksymalna, ale
jednoczes$nie mniejsza od parametru state. Nastepnie usuwane sa wszystkie obiekty (krotki) o
warto$ci s_begin mniejszej od maksymalne;.

procedure delete_data (node v, integer state, valuation val)
begin
var: integer maximal;

/I @ - rozpatrywana formuta;

maximal = (select max (R_Data.s _begin) from R_Data
where R_Data.valuation = val and R_Data.node = v and R_Data.formula = @)
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delete from R_Data
where R_Data.valuation = val and R_Data.node = v and R_Data.s_begin < maximal
and R_Data.formula = ¢

endproc;

Dwie ponizsze procedury sluza do rejestrowania (insert umnknown) oraz usuwania
(delete_unknown) tych standw przeszlych, dla ktérych nie zostala jeszcze zweryfikowana
rozpatrywana formuta (nieznana warto$¢ wierzchotka vo).

Procedura insert unknown dolacza niezweryfikowany stan do obiektu (krotki)
<formula, valuation, s begin, s end> W ten sposdb, ze powigksza przedzial
niezweryfikowanych stanow o stan state, jezeli state = s _end+1 lub, w przeciwnym razie,
tworzy nowy obiekt (krotke) < formula, valuation, state, state>.

procedure insert_unknown (node v, integer state, valuation val)

begin
var: integer maximal;
/] @ - rozpatrywana formuta;
maximal = (select max (R_v0.s_end) from R_v0
where R_v0.valuation = val and R_v0.formula = @)
if maximal + 1 = state then
update R_v0
set R_v0.s_end = maximal + 1
where R_v0.s_end = maximal
else
insert into R_v0 (o, val, state, state)
endif;
endproc;

Réwniez usuwanie stanéw niezweryfikowanych odbywa si¢ na podobnej zasadzie. Jezeli
usuwany stan znajduje si¢ na brzegu przedziatu <s_begin, s _end>, wowczas przedzial ten
zostaje odpowiednio zmniejszony. Jezeli natomiast usuwany stan znajduje si¢ w srodku
przedziatu <s_begin, s end>, przedzial ten musi by¢ podzielony na dwa podprzedziaty
<s_begin, state -1> oraz <state+1, s_end>.

procedure delete_unknown (node v, integer state, valuation val)
begin
/I @ - rozpatrywana formutla;

if exists (select * from R_v0

where R _v0.s_begin = state and R _v0.s end= state and R_v0.valuation= val and
R _v0.formula = @)
then

delete from R_v0
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where R _v0.s begin = state and R_v0.s_end= state and R_v0.valuation= val and
R_v0.formula= ¢

else if exists (select * from R_v0

where R_v0.s_begin = state and R_v0.valuation= val and R_v0.formula = @)
then update R_v0

set R_v0.s_begin=R v0.s begin +1

where R_v0.s_begin = state and R_v0.valuation= val and R_v0.formula = ¢

else if exists (select * from R_v0

where R_v0.s_end = state and R_v0.valuation= val and R_v0.formula = ¢)
then update R_v0

set R _v0.s end =R _v0.s_end -1

where R_v0.s_end = state and R_v0.valuation= val and R_v0.formula = @)

else
select s_begin as beg ,s_end as end from R_v0
where R_vO0.valuation= val and R_v0. s _begin < state and R_v0. s_end > state and

R_v0.formula= ¢

insert into R_v0 values (@, val , beg, state-1)

insert into R_v0 values (@, val , state+1,end)

delete from R_v0

where R_v0.s_begin = beg and R_v0.s_end= end and R_v0.valuation= val and
R_v0.formula= ¢

endif;

endproc;

Procedury insert unknown oraz delete unknown wykorzystywane sa tylko w
przypadku, gdy musza zosta¢ zapisane dane niezweryfikowane. Moze si¢ tak zdarzy¢, ze
istnieje potrzeba zapisywania i przechowywania warto$ci zweryfikowanych w wierzcholku vo.
Wéwcezas, zamiast R v0, mozna wykorzystac obiekty klasy data (relacj¢ R_Data) 1 korzystac z
metody insert data .

3.2.4 Metody weryfikacji formul temporalnych w pojedynczym punkcie

Metoda MTL Verification jest najbardziej petna wersja obstugujaca formuty temporalne
ztozone z wszelkich kombinacji operatoréw FTL i1 PTL. Czgsto jednak, szczegdlnie w
praktycznym zastosowaniu, nie jest wymagana az tak skomplikowana metoda. W zaleznosci
od konkretnego przypadku oraz rodzaju formut jakie musza by¢ weryfikowane, metoda moze
zostaé znacznie uproszczona.

Ponizsza wersja algorytmu moze z powodzeniem stuzy¢ do weryfikacji dowolne;j
prostej formulty MTL w jakim$ okreslonym punkcie czasu ¢. Warto przypomnieé, ze
algorytmy PTLVerification oraz MTLVerification weryfikowaly formuly w sekwencji
punktéw czasowych, a nie w pojedynczych punktach. Oczywiscie metode StateVerification
mozna stosowac takze w sekwencji punktow czasowych, ale jest to nieoptacalne z uwagi na
redundancje obliczen. W rozdziale III do weryfikacji formul FTL wykorzystywana jest
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okrojona wersja metody StateVerification, a mianowicie metoda FTL StateVerification,
dopuszczajaca weryfikacje¢ jedynie formul prostych FTL .

Przyklad 2.12
Dane niech bgda formuly:

@1 =A = Buntil -4 C,
@> =always_future-; C A sometime_future-s D

Jak juz to zostalo wspomniane, stosowanie metody StateVerification ma sens wtedy,
gdy weryfikacja odbywa si¢ nie w kazdym punkcie jakiegos przedziatu, ale w jednym z tych
punktow lub periodycznie. W takich bowiem przypadkach ponizszy algorytm jest efektywny.

I tak w przypadku formuly ¢; punkt weryfikacji wyznaczony jest przez punkt, w
ktorym warto$¢ podformuty A4 jest true. Tylko wtedy bowiem formufa ¢; ma szanse by¢
spetniona.

W przypadku formuly ¢, nalezy najpierw ustali¢ punkt weryfikacji, a nastgpnie
rozpoczac proces weryfikacji.

Do weryfikacji formuly w pojedynczym punkcie nalezy poda¢ pewne zalozenia
wstepne:

e jezeli formula ¢ jest formula PTL z operatorem metrycznym s oraz musi by¢
zweryfikowana wybidrczo w stanie & to jej weryfikacja musi si¢ rozpocza¢ w punkcie k-s
(jezeli wystepuje znak < przy operatorze s) lub w punkcie k-s+1 (jezeli wystepuje znak <
przy operatorze s). W przypadku znaku > lub > przy operatorze metrycznym s weryfikacja
rozpoczaé si¢ musi juz w stanie na poczatku przedziatu rozpatrywania.

e jezeli formula ¢ jest formula FTL z operatorem metrycznym s oraz musi by¢
zweryfikowana wybidrczo w stanie & to jej weryfikacja musi si¢ zakonczy¢ w punkcie k+s
(jezeli wystepuje znak < przy operatorze s) lub w punkcie k+s-7 (jezeli wystepuje znak <
przy operatorze s). W przypadku znaku > lub > przy operatorze metrycznym s mozliwe
jest, ze weryfikacja skonczy si¢ dopiero na koficu przedzialu rozpatrywania.

e jezeli formuta temporalna nie zawiera operatora metrycznego, jej weryfikacja musi by¢
prowadzona od poczatku do konca przedziatu na poczatku przedzialu rozpatrywania nawet
wtedy, gdy wymagane jest zweryfikowanie tej formuly jedynie w wybidrczych punktach
przedziatu.

Chcac zbadaé warto$¢ formuly w stanie ¢, stan ten musi zosta¢ zapisany. Chwila 7 jest
woéwczas punktem odniesienia pozwalajacym na kofncowa weryfikacje operatorow
metrycznych. I tak w przypadku formuly ¢; z przykladu 2.12 punkt ¢ jest punktem zajscia
zdarzenia A, a w przypadku formuly ¢, narzucony jest punkt weryfikacji.

3.2.4.1 Metoda StateVerification
Metoda StateVerification sklada si¢ z procedur MarkNodeStateVerification oraz

FTLMetricStateVerification. Procedura MarkNodeStateVerification stuzy do markowania
wierzchotkéw grafu weryfikowanej formuly, a procedura FTLMetricStateVerification jest
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wykonuje konicowa weryfikacje podformul FTL wynikajaca z wystgpowania operatoréw
metrycznych.

procedure MarkNodeStateVerification(node v, integer k, integer t, valuation 0)
begin

case v of

VeV True - n'l,v, 9( k) . = true;
VE V palge - My, 9( k) : = false;

V € Vatom : if y(v) = true then
m’y (k) : = true;

else
m’y (k) : = false;
endif;
veV _: if <v’, v> € E then

MarkNodeStateVerification (v’, k, t, 0);
m’y (k) :==m’y (Kk);
endif;

ve V : if <v’, v>€ Eand <v”, v> € E then
MarkNodeStateVerification (v’, k, t, 0);
MarkNodeStateVerification (v, k, t, 0);
lTl,v, 9( k):= rrl,v’, e( k) Ay ,e( k)a

ve V orV smid
if <v’, v>€ E and <v”, v> € E then
MarkNodeState Verification (v’, k, t, 0);
MarkNodeState Verification (v”, k, t, 0);
my (k) :=m’y (k) vm’y (k)

VE Vgine: if<v’,v>e Eand<v”, v>e€ E then
MarkNodeStateVerification (v’, k, t, 0);
MarkNodeStateVerification (v, k, t, 0);
m’y (k) :=m’y (k) Am’'y (k)

if sign=’<’ or ’<’ then
if k=t then m’y:, ,(t) := m’y 4(k);

endif;

if sign=’>’ [’2’] then
if k = t - met(v)-1 [k = t - met(v)] and m’, ,(k) = false
then m’,. ,(t):= false;

else if k=t then m’y. ,( t):= m’y 4(k);
endif;
endif;
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endif;

Ve Vapat: if<v’,v>e Eand<v”, v>e€ E then
MarkNodeStateVerification (v’, k, t, 0);
MarkNodeStateVerification (v, k, t, 0);
m’y (k) :=m’y (k) Am’y (k);

if sign = ’<’ or ’<’ then

if k=t then m’y, ,( t):= m’y ,(k);
endif;
if sign=’>’ [’2’] then

if k =t - met(v)-1 [k =t - met(v)]

then m’y. ,( t):= m’y 4(k);
endif;

VE Vgpas: if<v’,v>e Eand<v”, v>e€ E then
MarkNodeStateVerification (v’, k, t, 0);
MarkNodeStateVerification (v”, k, t, 0);
m’y (k) : =m’y (k) vm'y (k)

if sign=’<’ (<) then

if k=t then m’y, o( t):=m’y ,( k);
endif;
if sign=’>’ [2] then

if k= t - met(v)-1 [t - met(v)] then m’,. ,( t):= m’y ,(k);
endif;

VE Vpure: if m’y (k)=unknown then FTLMetricStateVerification(v, k, t, ©);
endproc;

procedure FTLMetricStateVerification(node v, integer kK, integer t, valuation 0)
begin
for each <v, v’, v’> € K
m’y (k): = unknown;
if m’y_ (k) = true then
m’y (k):=m’y (K);
if sign(v)=NULL and m’, (k)<>unknown then m’, (t):=m’y (k);
else
if VEVairuture
if sign(v)=’<’ (<) then
m’y ,(k): =m’y (k) or k - t 2 (>) met(v);
if m’y, ,(k) <> unknown then m’y ,(t):= m’y, ,(k);
else if sign(v)= ’>’ (2) then
if (m’, ,(k)=false and k -t =2 (>) met(v) then
m’y, ,(t) := false;
endif;
else //pozostate wierzchotki FTL
if sign(v)=’'<’ (<) then
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m’y o(k): =m’y (k) Ak - t <(5) met(v);

if m’y ,(k) <> unknown then m’y ,(t):= m’y 4(k);
else if sign(v)= ">’ (2) then

if (m’y ,(k)=true and k - t >(2) met(v) then

m’y, o(t) :=true;

else if m’y ,(k)=false then m’ ,(t):=false;

endif;
endif;
ifk = end_state(¢,,0) and m’,_,( k) = unknown then m’_,(t):= StateEndmark(v.k.t, 0);
endif;
endfor;
endproc

/*Funkcja stuzy do okreslenia wartosci podformuly FTL w ostatnim stanie przedziatu
weryfikacji. Funkcja jest podobna do funkcji Endmark wykorzystywane w algorytmi
MTLVerification*/

function StateEndmark (node v, integer k, integer t , valuation 0) : boolean
begin
case v of
VE VAlFuture -
if sign(v) = ‘< * (‘<’) then return false;
else if sign(v) = > (‘>’) then
if k -t > (>) met(v) then return true;
else return false;

else return true;
endif;

// Pozostate wierzcholki
default:
return false

endcase;
endfunction;

/* Procedura wpisuje znaczniki czasowe przed rozpoczgciem weryfikacji do tabeli
TimeMarksTable */

procedure InsertTimeMarks (formula ¢, integer t, valuation 0)
begin
/I Zapamigtanie wartosci poczatkowej i koficowej weryfikacji

insert into TimeMarksTable values (¢, begin_state(¢,0),0);
insert into TimeMarksTable values (¢, end_state(¢,0),0);
insert into TimeMarksTable values (@, t,0);



for each v € Vpuet do

if sign(v) = ‘<’ then insert into TimeMarksTable values (@, t - met(v) + 1,0);
if sign(v) = ‘<’ then insert into TimeMarksTable values (@, t - met(v),0);
endfor;

for each v € Vyure do

if sign(v) = ‘<’ then insert into TimeMarksTable values (¢, t + met(v) - 1,0);
if sign(v) = ‘<’ then insert into TimeMarksTable values (¢, t + met(v),0);
endfor;

endproc;

// Zasadnicza weryfikacja formuty ¢ przy waluacji ©
procedure StateVerification(formula o, integer k, integer t, valuation 0)
begin

var: node vp ;

/* przypisanie zmiennej poczatkowego wirzechotka v, grafu zwiazanego z formuta ¢ */

Vo: =@ (Vo);

if m’yo_, (t) = unknown then
if k in TimeMarksTable(g,0) then MarkNodeStateVerification(vy, k, t, 6);
else if trans(¢,0) then MarkNodeStateVerification(vo, k, t, 0);
endif;

endif;

endproc;

// Procedura monitorujaca
procedure StateMonitor(integer k)
begin
for each ¢ do
for each 6 do
begin
if k = begin_state(@, 0) then
InsertTimeMarks(o, k, t, 0);
endif;
StateVerification(o, k, t, 0);
endfor;
endfor;
endproc;

3.2.4.2 Opis metody StateVerification
Powyzszy algorytm rézni si¢ zasadniczo od algorytmu wprowadzonego w pierwszej

czesci tego rozdziatu. Jest on nie tylko uproszczeniem algorytmu glownego sluzacym do
weryfikacji formut logiki MTL bez mozliwosci weryfikacji formut zlozonych, ale oprécz tego
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wprowadza koncepcj¢ weryfikacji formuly nie w ciagu punktéw ale w jednym ustalonym
punkcie. Dzigki temu proces weryfikacji jest bardzo szybki, gdyz konczy si¢ po
zweryfikowaniu warto$ci w tym ustalonym punkcie.

Metoda StateVerification korzysta z tablicy znacznikéw czasowych. Tablica ta zawiera
numery tych stanéw, ktére moga co$ zmieni¢ w weryfikacji nawet jezeli nie zajdzie w nich
zadna relewantna transakcja. Te znaczniki czasowe moga by¢ zapisywane w tabeli (w
przypadku modelu relacyjnego) lub jako obiekt (model obiektowy). W przypadku ponizszego
algorytmu znaczniki czasowe sa zapisywane do tabeli TimeMarksTable o schemacie
<formula, timemark, valuation>.

Przed rozpoczeciem weryfikacji, dla kazdej waluacji uruchamiana jest procedura
InsertTimeMarks  stuzaca  do  zapisywania  znacznikow  czasowych.  Metoda
MarkNodeStateVerification w metodzie StateVerification jest uruchamaina w przypadku
zaj$cia relewantnej transakcji badz jezeli weryfikacja znajduje si¢ w jakim$ punkcie z tablicy
znacznikow czasowych.

Tak wigc, mimo zastosowania operatorow metrycznych, koszt obliczeniowy wzrasta
bardzo nieznacznie w stosunku do algorytméw w pracy [Zhou 1994], ktore weryfikuja
formuly temporalne bez operatoréw metrycznych.

Ponizszy przyktad uzmystawia metode weryfikacji.

Przyklad 2.13
Zweryfikujmy formule @; w ustalonym punkcie 7.
@; =always_past-; C A sometime_future-s D

Niech:

@31 =always_past<; C,

@32 = sometime_future=s D,

0 - waluacja podformut atomowych C'1 D.

¥ < : >

t-6 t t+6 t+8 end_state(¢;,06)

| | | | |
I | | [ |

Rys. 2.25. Zakresy weryfikacji formul @s3; 132

Na rysunku 2.25 przedstawiona jest waluacja € formut C i D. I tak w przedziale <t -6,
end state(p,6)> formuta C przyjmuje wartos¢ frue, w przedziale <t-6, t+8) formula D .
przyjmuje warto$¢ false, a w przedziale <t+8, end_state(¢ 6)> formula D przyjmuje warto$¢
true.

Weryfikacja formuly @3 odbywa si¢ w sposob nastepujacy:

Najpierw uruchamiana jest procedura InsertTimeMarks, ktéra zapisuje znaczniki
czasowe utworzone na podstawie ograniczen metrycznych. Sa to cztery elementy: t-6, t, t+6
oraz end state(p,6). Procedura MarkNodeStateVerification musi by¢ w tych punktach
uruchomiona, chyba, ze wczesdniej zostanie jednoznacznie okreslona wartos¢ formuly w
punkcie ¢. Jedynie w tych punktach uptyw czasu ma wplyw na wartos¢ formuly temporalne;.
7 przedstawionej na rysunku 2.25 waluacji @ wynika, ze jedyna transakcja jaka zaszla w
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punkcie t+8 zmieniajac warto$¢ podformuty D z false na true. W zwiazku z tym algorytm
musi byc uruchomiony najwyzej w pigciu punktach: t-6, t, t+6, t+8 oraz end state(p,6). W
przypadku waluacji 8 warto$¢é poformuly ¢;, w punkcie t zostanie okreslona juz w stanie t+8,
a warto$¢ @;; juz w stanie t. W zwiazku z tym algorytm nie musi byc uruchamiany w stanie
end _state(,6).

3.3 Zlozono$¢ pamigciowa i obliczeniowa wszystkich metod weryfikacji

3.3.1 Zlozonosé pamigciowa

Ztozonos¢ pamigciowa formuly weryfikowanej za pomoca ktéregos z powyzszych
algorytmow weryfikacji jest suma wymagan pamigciowych grafu zwiazanego z tq formula,
wymagan zmiennych pomocniczych (zwiazanych z wierzchotkami Previous oraz zmienna
threshold) oraz warto$ciami zwigzanymi z historia. Jako, ze powyzsze algorytmy réznig si¢
sita ekspresji logiki temporalnej, na ktdrej sa oparte, najlepiej rozpatrywac je osobno.

Aby obliczy¢ pesymistyczna zlozono$¢ pamigciowa formuly ¢ nalezy przyjac
nastepujace zalozenia. Niech m - liczba operatoréw temporalnych, » - liczba formul
atomowych niezwigzanych z zadnym operatorem temporalnym, & - dlugos$¢ rozpatrywanej
historii, v - liczba waluacji.

W przypadku formul PTL bez operatoréw metrycznych zlozono$¢ pamigciowa
formuly jest suma wartosci wierzchotkow typu Previous (to z Kolei jest réwne ilosci
operatorow temporalnych) oraz zlozonosci grafu formuty. Podgraf operatora temporalnego
typu PTL sklada si¢ z czterech wezlow, a formuly atomowej maksymalnie z dwoch weztow.
W zwiazku z tym zlozono$¢ grafu wynosi O(g,) = 4*m + 2*n, a calkowita zlozono$¢
pamigciowa wynosi:

O(®) =v*m +4m + 2n.

Sytuacja jest oczywiscie bardziej skomplikowana, gdy wystgpuja operatory metryczne.
Wowcezas w przypadku algorytmu PTLVerification ztozono$¢ pamigciowa wynosi: O(@) =
3*v¥m + O(g,), gdyz z kazdym operatorem temporalnym zwiazane sa maksymalnie trzy
zmienne pomocnicze.

W przypadku formut typu MTL zlozono$¢ ta zwigksza si¢ drastycznie o pewne
warto$ci zwigzane z historia obiektow. Jak wspomniano w podrozdziale 2.2.3 do
przechowywania danych historycznych stuza obiekty klasy class-data.

W zwigzku z tym calkowita zlozono$¢ obliczeniowa jest suma zlozonosci
obliczeniowych grafu, zmiennych pomocniczych oraz danych historycznych.

Maksymalna ilo$¢ danych historycznych dla kazdego operatora temporalnego oraz
formuly atomowej niezwigzanej z zadnym operatorem wynosi 2k (w przypadku, gdy musi by¢
przechowywana cala historia), ztozonos¢ grafu wynosi :0(g,) = 8*m + 2*n + 2*op, gdzie op -
liczba operatoréw temporalnych z ograniczeniami metrycznymi.

Oprocz tego wystepuja co najmniej trzy zmienne pomocnicze dla kazdego operatora
temporalnego. Wobec tego catkowita ztozono$¢ pamigciowa formuly ¢ wynosi:O(@)=0(g,) +
2k*v*(m+n) + 3m.

Zlozono$¢ pamigciowa metody StateVerification jest suma zlozonosci grafu i
znacznikéw czasowych zebranych w TimeMarksTable. W przypadku braku operatorow
metrycznych w tablicy TimeMarksTable zapisany jest stan poczatkowy 1 stan koncowy
obliczen oraz ewentualny stan i warto$¢ zweryfikowanej formuty. W zwiazku z tym zlozonos¢
pamigciowa takiej formuly wynosi: O(@) = 3m*v +O(g). Jezeli wystepuja operatory
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metryczne, tablica TimeMarksTable zawiera dodatkowo znaczniki zwiazane z operatorami
metrycznymi. Ztozonos$¢ pamieciowa zwigksza si¢ o m*v.

Metoda PTLVerification MTLVerificati | StateVerification
on
brak op. | op. met. brak op. met. | op. met.
met.
ztozonos$¢ [O(g) = 4m|O(g) = 4m|O(g) = 8m|O(g) = 8m|O(g) = 8m
grafu +2n +2n+20p |[+2n+ 20p +2n +2n + 20p

O(¢) = m +|O(¢) =3m +|O(p) = O(g)*+|O(¢) = 3*v|O(p) = 3*v
formuta @ [O(g) O(g) 2k*v*(m+n) +|+O(g) +m*v +O(g)
3m*v

Tabela 2.1. Zlozono$¢ pamigciowa metod

3.3.2 Zlozonosé obliczeniowa

Tak jak w przypadku zlozonosci pamigciowej nalezy przyjac nastgpujace zalozenia.
Niech m - liczba operatoréw temporalnych, » - liczba formut atomowych niezwiazanych z
zadnym operatorem temporalnym, & - dlugos$¢ rozpatrywanej historii, v - waluacja.

Problem ten nie wydaje si¢ zbyt trudny gdy rozpatrywane sa formuly typu PTL bez
ograniczen metrycznych. Wtedy, praktycznie z kazdym wezlem grafu zwiazana jest jedna
operacja. Wobec tego zlozono$¢ obliczeniowa formuly PTL w takim przypadku jest w
przyblizeniu rowna zlozonosci pamigciowej grafu. Wobec tego zlozonos$¢ obliczeniowa
formuty @ wynosi: C(¢) = v *(4*m+2*n)

Sytuacja jest oczywiscie bardziej skomplikowana, jezeli rozpatrywany jest algorytm
PTLVerification z ograniczeniami metrycznymi. Zlozono$¢ obliczeniowa zwigksza si¢ w
stosunku do ztozonosci obliczeniowej bez operatorow metrycznych o koncowa weryfikacjg na
wierzchotkach typu Past oraz w przypadku, gdy w formule wystgpuje wierzchotek Since na
wierzchotkach typu SMid. Wobec tego maksymalna liczba obliczen wynosi dla operatora
metrycznego wynosi 10, co daje zlozonos¢ obliczeniowa: C(¢) = v *14m + 2n.

W powyzszych przypadkach obliczenia wykonywane sa rekurencyjnie od wierzchotka
poczatkowego grafu do lisci grafu. Ta sekwencja obliczen robiona jest tylko raz w kazdym
stanie. Natomiast w przypadku formuly FTL lub MTL taka sekwencja obliczen moze by¢
wykonywana kilka razy w pojedynczym stanie. Gdy w wyniku takiego postgpowania nie ma
jednoznacznie okreslonej wartosci wierzcholka poczatkowego w tym stanie, to w nastgpnym
stanie powtarzana jest proba obliczenia wartosci tego wierzchotka. Jezeli dlugo$¢ historii
wynosi k, to moze by¢ maksymalnie k takich prob. Jednak predzej czy pdzniej wartosci dla
wierzchotka poczatkowego grafu dla kazdego stanu zostana okreslone. W zwiazku z tym
znow jest k sekwencji obliczen. Ztozonos¢ obliczeniowa wynosi wige: C(@) = v *(14m* k +
2k* (m+n)).

W przypadku metody StateVerification ztozono$¢ obliczeniowa jest tego samego rzedu
co ztlozonosc¢ obliczeniowa metody PTL Verification.

[ Metoda | PTL Verification | MTL Verification | StateVerification
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brak op. met. | op. met. brak op. met. |op. met.
Ztozonos¢ Cp) = v|C) = v|C(@)=v *(14m* |C(p) = v* (8m |C(p) = v* (14m
obliczeniowa |*(4m +2n) |* (14m +|k+2k* (m+n)). |+2n) +2n)
2n).

Tabela 2.2. Zlozonos$¢ pamigciowa metod
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4. ZASTOSOWANIE METOD WERYFIKACJI FORMUL LOGIKI
TEMPORALNEJ W BAZACH DANYCH

Rozdzial III opisuje zastosowanie wprowadzonych w poprzednim rozdziale metod
weryfikacji formut logiki temporalnej w bazach danych. Rozwazane sa dwa modele baz
danych: model nietemporalny (klasyczny) i model temporalny. Oczywiscie istnieje jeszcze
glebszy podzial modeli baz danych (relacyjny, obiektowy, itd.). Przedstawiona w tym
rozdziale baza danych jak roéwniez nalozone na nig wigzy integralno$ci oparte sa wprawdzie
na najbardziej podstawowym obiektowym modelu danych, lecz nie jest to zalozenie
obligatoryjne, gdyz przedstawione w rozdziale II metody weryfikacji sa niezalezne od
sposobu modelowania danych.

W teorii baz danych modelem temporalnym nazywany jest taki model, ktéry
umozliwia rejestrowanie i dostep do danych z przeszlosci, terazniejszosci oraz przysziosci.
Jego przeciwiefistwem jest model nietemoralny, ktory zaklada dostep jedynie do informacji w
chwili obecne;.

Koncepcja tego rozdzialu jest nastgpujaca: W czesci pierwszej przedstawiono
najbardziej podstawowe zalozenia obiektowego modelu danych, wprowadzono przykladowa
baz¢ danych oraz zdefiniowano przykladowe wigzy integralnosci na bazie formut
temporalnych. Czg$¢ druga rozdziatu dotyczy temporalnych baz danych. Przedstawiono w niej
ogolne zatozenia modelu temporalnej bazy danych opartego o czas rzeczywisty (valid time).
Udowodniono jak przydatna moze by¢ weryfikacja oparta o logike FTL.

4.1 Dynamiczne wigzy integralnosci w nietemporalnych bazach danych

4.1.1 Podstawowe definicje bazy danych

W niniejszej pracy przyjmowana jest koncepcja zakladajaca, ze baza danych sklada si¢ z
migawek (ang. snapshots):

Definicja 3.1

Historia bazy
Historia bazy ma postac nieskonczonej sekwencji stanow :

g = <0-0> 019 seey Gact, ,,,,, >

Stan ©; oznacza stan bazy w punkcie i, stan O,y - aktualny stan bazy. Przyjmuje sig, ze
temporalna baza danych ma dostgp do kazdego stanu w historii stanéw a baza nietemporalna

tylko do stanu aktualnego Gac.
|

Obiektowy model danych

Jako ze zastosowanie przedstawionych w niniejszej rozprawie metod weryfikacji nie
jest ograniczone do okreslonego modelu danych, ponizsze zalozenia obiektowego modelu
danych sa najbardziej podstawowe. Wigcej na ten temat mozna znale$¢ w [Kim 1996] oraz w
[Subieta 1998b], ktore to prace opisuja najnowsze tredy rozwoju obiektowych baz danych.
Rozwazania na temat najbardziej optymalnego modelu danych dla ponizej opisanej
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przykiadowej bazy sa takze poza ramami tej pracy. Problemy te sa do$¢ dobrze opisane w
pracy [Snodgras 1997].
Gloéwna cecha obiektowych baz danych jest wystgpowanie obiektow.

Definicja 3.2

Typy danych
Zaklada si¢, ze baza posiada S={si,s2, ...} typéw obiektéw. Kazdy obiekt posiada

identyfikator obiektu (oid) i nalezy do jakiego$ typu obiektu. Typ obiektu jest zapisywany
type(oid). Obiekty sa tego samego typu, jezeli maja takie same atrybuty. Tak wigc kazdy
obiekt typu s; posiada zbidr atrybutdéw: attribute = {a;,..., ain} przy czym kazdemu atrybutowi
ay jest przypisana dziedzina wartosci atrybutu oznaczona dom(ay). Wartos¢ atrybutu a;
obiektu o co jest oznaczone jako a;(o) okredla funkcja a;(o)e dom (a;). Oczywiscie oprocz
typu obiektow zdefiniowane sg takze podstawowe typy proste: boolean, integer, itd.

Definicja 3.3

Obiekty
Obiekt (o) jest para sktadajaca si¢ z identyfikatora obiektu (oid) oraz zbioru par: atrybut,

warto$¢ <attribute, value> oznaczonych jako attribute values. Definicja obiektu zapisywana
jest w sposéb nastepujacy:
o = <oid, attribute values >, gdzie: attribute _values = { <ay, a;(0) >, ..., <a, an(0) >}

Majac zdefiniowana bazg jako uporzadkowana kolekcje migawek, mozna zdefiniowac rodzaje
transakcji zwiazanych z obiektem w bazie. Do tego celu stuzy zdefiniowany ponizej predykat
exist.

Definicja 3.4a
Definicja exist

exist(oid, k): {3s; € S, type(oid) € s, {oid, attribute values ) € Oy}

Obiekt o identyfikatorze oid istnieje w stanie bazy o indeksie k, jezeli okreslone sa jego
warto$ci atrybutéw w tym stanie.

|
Definicja 3.4b
Definicja insert

insert (oid, k) : (k=0 A exist(oid, or) ) v (k> 0 A exist(oid, o) A ~exist(oid, Oy.;) )

Obiekt o identyfikatorze oid zostal wprowadzony do stanu bazy o indeksie £, jezeli istnieje w
tym stanie a nie istnial w stanie poprzednim.

[ |
Definicja 3.4c
Definicja modify

modify (oid k): ({<attribute>:=<value>})

Obiekt o identyfikatorze oid zostal zmodyfikowany w stanie o indeksie 4, jezeli warto$¢ co
najmniej jednego z jego atrybutow si¢ zmienita.
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Definicja 3.4d
Definicja delete

delete (oid, k) : (k> 0 A ~exist(oid, k) A exist(oid, k-1))

Obiekt o identyfikatorze oid zostal usunigty ze stanu bazy o indeksie £, jezeli nie istnieje w
tym stanie a istnial w stanie poprzednim.

]
Wobec tego mozna zdefiniowac¢ przedzial egzystencji obiektu /ifespan(oid):

Definicja 3.5
Przedzial egzystencii obiektu

lifespan(oid) = {(oi , G}): insert (oid, i) A delete (oid, j) n Yk € (i+1, j-1) exist(oid, k)}

Tak wiegc przedzial egzystencji obiektu o identyfikatorze oid wyznacza taka sekwencja
stanow, ze stan pierwszy jest stanem, w ktorym obiekt ten zostal wprowadzony do bazy, a
stan ostatni jest stanem, w ktorym obiekt zostal usunigty z bazy, przy czym w stanach
posrednich obiekt zawsze istnial.

4.1.2 Formuly temporalne - zalozenia wstgpne

Przedstawione w rozdziale I formuly temporalne sa instrumentem do opisu
dynamicznych wigzow integralno$ci w bazach danych. Aby formuly te byly weryfikowalne,
musza by¢ podjete pewne kroki stuzace sprzgzeniu formut temporalnych z baza danych.

Zgodnie z zalozeniami wprowadzonymi w rozdziale I, formuly temporalne operuja na
stanach. Baza danych jest takze sekwencja standw. Wobec tego nic nie stoi na przeszkodzie,
aby formuty temporalne byly interpretowane na sekwencji stanow bazy.

Definicja 3.6

Waluacja
Niech X(¢) = {x;, x,,...,.x»} oznacza zbiér zmiennych wolnych formuly ¢ . Z formula ¢

zwiazany jest zbiér typow obiektow: S ={si,s,, ...}, gdyz wartosciami zmiennych wolnych
formuly @ moga by¢ wartodci atrybutéw obiektéw o typach z S . Waluacja 6 formuly ¢ to
przyporzadkowanie zmiennym wolnym z X warto$ci atrybutow obiektéw o typach z S na
przestrzeni stanéw z bazy. W zwiazku z tym @, jest przyporzadkowaniem wartosci zmiennym
wolnym z X w stanie o indeksie i.

|
Jezeli formula ¢ jest spelniona w stanie o indeksie i przy waluacji 6, to fakt ten jest
zapisywany w sposob nastgpujacy:
@[6, i]= true

Analogicznie jak dla pojedynczego obiektu mozna zdefiniowad takze operacje insert,
modify i delete dla zestawu obiektow bioracych udzial w waluacji 6. Wéwczas: insert(6, k)
oznacza, ze W stanie k zostal wstawiony ostatni obiekt, krérego warto$¢ wykorzystywana jest
w waluacji 0. modify(0, k) oznacza, ze warto$¢ ktorego$ z obiektow waluacji © zostala



zmieniona w stanie bazy o indeksie k, a delete(0, k), ze zostal usunigty pierwszy obiekt z,
krérego warto$¢é wykorzystywana jest w waluacji 6. W zwiazku z tym przedzial egzystencji
waluacji jest zdefiniowany jako:

|
Definicja 3.7
Przedzial egzystencji waluacji
lifespan(0) = {{o; , 0j): insert (0, i) A delete (0, j) A Vk e (i+1, j-1) exist(6, k)}

Przedzial egzystencji waluacji 6 jest ograniczony do takiej sekwencji stanéw, ze stan
pierwszy jest stanem, w ktérym ostatni obiekt wykorzystywana w waluacji © zostat
wprowadzony do bazy, a stan ostatni jest stanem, w ktérym pierwszy obiekt waluacji © zostal
usuniety z bazy.

Weryfikacja formuly temporalnej ¢ dzialajacej na waluacji O ma sens jedynie w
przedziale egzystencji waluacji lifespan(0).

Ponizszy przyklad przedstawia histori¢ dwoch obiektow skladajaca si¢ z szesciu
stanow. Na te¢ histori¢ nalozona jest formuta PTL.

Przyklad 3.1

Dana jest historia bazy:
o= <O'0, 0O}, 03, 03, Oy, O5, 0'6)

Baza sklada sie z trzech obiektow: 0;(4,B), 0,(C,D,E,F), 03(G,H) oraz o(o;, 0, 03).
Obiekt 0; ma dwa atrybuty (4, B), obiekt o, cztery atrybuty: (C,D,E,F), obiekt o3 dwa
atrybuty: (G,H), a obiekt o trzy atrybuty, ktérych wartosciami sa obiekty o, 05, 0s.

Ponizsza tabela przedstawia wartosci atrybutow obiektéw w stanach o (waluacij¢ 0) .

Tab. 3.1. Wartos$ci obiektow 0y, 02 , 03 "W calej historii bazy

0] 02 03
Atr. A B C D E F G H
Co 5 10 23 11 2 5 10 9
(o] 6 11 24 12 7 8 11 12
02 4 14 21 14 4 3 34 35
O3 6 18 22 15 6 1 37 40
Oy 8 15 23 18 2 5 12 13
Os 5 13 27 13 5 6 15 17
Os 4 12 21 16 9 9 12 17

Zdarza sig, ze nie jest potrzebne zachowywanie calej historii obiektow, ale narzucony
jest z goéry warunek, ktéry musi by¢ zweryfikowany w kazdym stanie bazy. Niech takim
warunkiem bedzie formuta:
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@=((01(4) >4 A 03(C) <30) Vv (0:(B) 210 A 02(D) > 10)) since (03(G) = o03(H))
Niech: @; = (0;(4) >4 A 02(C) <30) v (01(B) 2 10 A 02(D) > 10) oraz ¢ = (03(G) = 03(H))

Aby zweryfikowaé formule @ za pomoca dowolnego jezyka zapytan, nalezaloby w
kazdym stanie uruchomic¢ zapytanie, ktére weryfikowatoby podformuty ¢; oraz ¢, w kazdym
stanie historii. Pociagatoby to za soba konieczno$¢ przechowywania catej historii oraz catych
obiektow. Metoda przedstawiona w tej pracy nie musi przechowywac catej historii bazy. Z
wczesdniejszych rozwazan wiadomo, ze zachodzi tautologia:
©1 since P2 < @ A (@2 Vv previous (@) since @2))

W zwigzku z tym aby zweryfikowaé formule: ¢ = ¢; since ¢, w stanie 0;, nalezy
zweryfikowaé podformuly ¢; i ¢, wartosci w tym stanie oraz mie¢ dostgp do wyniku
weryfikacji z poprzedniego stanu. Wobec tego w stanie nie trzeba rozpatrywac calej historii
tylko stan aktualny, co znacznie zmniejsza zlozono$¢ obliczeniowa takiej weryfikacji. Co
wiecej, nie trzeba przechowywac calej historii bazy, tylko pojedyncza wartos¢ (true lub false)
dla kazdej waluacji. Wartos$¢ ta zapisana jest w kolumnie Add.

Tak wiec warto$ci obiektow bazy w stanie o; wygladaja w sposob nastgpujacy:

Tab. 3.2. Wartos$ci obiektow i zmiennych pomocniczych w stanie: Os.

0] 03 03 Add
Atrybut A B C D E F G H previous
Os S 13 | 27 | 13 5 6 15 17 True

Na podstawie tych wartosci mozna obliczy¢ warto$¢ formuly @ w stanie o5. Na
podstawie mozna stwierdzié¢, ze formula w tym stanie przyjmuje wartos$¢ frue.

Sytuacja jest nieznacznie bardziej skomplikowana, gdy uzyty zostanie operator
metryczny przy formule @. Niech ¢’ = ¢, since_; ¢, .\Wowczas weryfikujac taka formule
nalezy zapamigtaC oprocz wartosci z poprzedniego stanu, takze zmienna threshold
oznaczajaca najwiekszy indeks stanu, w ktorym byta spetniona podformuta ¢,. Wobec tego,
zamiast pamiegtaC cala histori¢ bazy, nalezy rejestrowac jedynie liczbe calkowity threshold
zwigzang z operatorem temporalnym oraz zmienng previous. W przypadku operatora since
liczba w zmiennej threshold jest czasem zwiazanym z ostatnim stanem, w ktérym podformula
@, przyjmuje wartos¢ true.

Tab. 3.3. Wartos$ci obiektow i zmiennych pomocniczych w stanie: o

01 02 03 Add
Atrybut | A| B C | D] E | F | G| H | previous | threshold
Os 5113 (27135 | 6 |15]17 true 0

W tym przypadku weryfikacja polega na zrealizowaniu dwoch krokow:
e wykorzystanie tautologii
e koncowa weryfikacja polegajaca na odjgciu czasu zwiazanego z rozpatrywaniem



stanem bazy od czasu zapisanego w threshold i poréwnanie wyniku z operatorem
metrycznym przy since.

O ile pierwszy krok daje w efekcie warto$¢ true, to w kroku drugim otrzymuje sig, ze: 5
— 0 <3, conie jest prawda. W zwiazku z tym warto$¢ formuly ¢’ w tym stanie jest false.

4.1.3 Przykladowy schemat bazy

Rozwazmy przyktadowa baz¢ opisujaca dziatalno$¢ zakladu ustugowego. W bazie tej
zbierane sa informacje o oddzialach firmy, ich pracownikach, o klientach, $wiadczonych
przez firme¢ uslugach oraz o projektach prowadzonych przez poszczegdlne oddziaty firmy.
Poniewaz przyklad ten ma uzmystowi¢ jedynie specyfikacj¢ dynamicznych wigzéw
integralnosci, podanych zostanie jedynie kilka struktur danych potrzebnych do tego celu.
Nalezy zaznaczyé, ze modelowanie ponizszych danych oparte jest o model obiektowy,
chociaz nie jest to zalozenie obligatoryjne.

Skladniki bazy:

Typy obiektow:

S = {Oddzial, Pracownik, Klient, Ustuga, Projekt, Stanowisko}
Zmienne obiektowe:

Val = {0 Oddzial, p Pracownik, k Klient, u Ustuga, pr Projekt, s Stanowisko}
Obiekty:

Oddziat: oid_odl1, oid_od2, ....

Pracownik: oid prl, oid pr2,...

Klient: oid kl1, oid Kkl2,...
Ustuga: oid usll, oid_usl2,...
Projekt: oid_projl, oid_proj2,...

Stanowisko: oid_stanl, oid_stan2, ....
Typy danych:

Pracownik:  {zarobki: integer;
data_urodzenia: data;
adres: string;
stanowisko: string;
dzial: string;

Ustuga: {zaplata: integer;
zamoOwienie: boolean;
cena:integer;
realizacja: boolean;

}

Wykonanie uslugi:
{klient: type(Klient);
ustuga: type(Usluga);
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pracownik : set{type(Pracownik)}

}

4.1.4 Przyklady dynamicznych wigzow integralnosci

Na tak zdefiniowany schemat bazy danych mozna nalozy¢ wigzy integralnosci bedace
formutami temporalnymi. W przyktadzie 3.2 podano kilka formul temporalnych wraz z ich
znaczeniem

Przyklad 3.2

(1) Vuetype(Usluga), u.zamowienie = true = sometime-future-;y ( u.zaplata=true s
sometime-future-s u.realizacja=true)

Jezeli klient zlozyl zamoéwienie, to musi zaplaci¢ w ciagu 10 dni, a firma realizuje
zamOwienie w ciagu 5 dni po zaptacie.

(2) Vpetype(Pracownik),— sometime-past <49 (always-future; p.stanowisko = ‘szef” A p.dzial
= ‘odl’)) = — sometime-future (p.stanowisko = ‘szef’ A p.dzial = ‘odl’))

Jezeli pracownik w ostatnich 40 miesigcach nie byl szefem oddzialu odl przez co
najmniej 4 miesiace to nie moze w przyszlosci by¢ szefem oddzialu od2.

(3) wu.zamowienie A u.cena = s = — (u.cena > s) until u.zaplata

Jezeli klient zlozyl zaméwienie na ustuge, to cena tej ustugi nie moze si¢ zwigkszy¢ do
momentu jej realizacji.

Przyktad 3.3 ukazuje korzysci jakie przynosi weryfikacja formuly PTL za pomoca
metody PTLVerification w stosunku do uzycia zapytania ad-hoc.

Przyklad 3.3
Dana niech bedzie formuta ¢, ktéra jest wigzem integralnosci nalozonym na bazg:

@ = ~(~(u.cena < 200 PLN) since ¢ (u.begin state))

Formuta oznacza, ze cena ustugi u nie moze by¢ wigksza od 200 PLN w przeciagu
pierwszych 6 miesigcy od powstania ustugi. Zalézmy, ze cena ushugi zmieniala si¢ co miesiac.
Aby zastosowac zapytanie ad-hoc, nalezaloby:

1) wykonywac to zapytanie co miesiac;

2) posiada¢ temporalng baze danych przechowujaca ceng ustugi, jaka byla kazdego miesiaca.

Stosowanie algorytmu PTL niesie za soba nast¢pujace korzysci:

1) zamiast wykonywaé cale zapytanie o speinienie formuly, weryfikowana jest jedynie co
miesiac jej statyczna czgs¢: (u.cena <200 PLN)

2) ceny ustug w kazdym miesiacu nie musza by¢ przechowywane, ale jedynie czas powstania
ustugi oraz warto$¢ wierzchotka typu previous.
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3) po 6 miesiacach warto$¢ formuly jest na pewno znana, a wigc nie musi by¢ weryfikowana.
=

Przyktad 3.4 wprowadza przyktadowa formul¢ FTL oraz rozwaza i poréwnuje dwa sposoby
weryfikacji tej formuty.

Przyklad 3.4

Dana niech bedzie formuta:

Vuetype(Usluga), u.zamowienie = true = sometime-future- o ( u.zaplata=true A sometime-
Sfutures u.realizacja=true)

Formula ta ma nastgpujace znaczenie:
Jezeli klient ztozyl zamowienie, to musi zaplaci¢ w ciqgu 10 dni, a firma realizuje zamoéwienie
w ciqgu 5 dni po zaplacie.

Weryfikacje tej formuly mozna przeprowadzi¢ na dwa sposoby. Sposob pierwszy polega na
zastapieniu formuly przez formule:

@’ = — (u.zamowienie = true) v sometime-future<jo ( u.zap’ata=true A sometime-future<s
u.realizacja=true)

Niech:

@) =u.zaplata=true A sometime-future-s u.realizacja=true
@2 =u.zamowienie = true

@3 =sometime-future- o @;

Wowcezas do weryfikacji moze by¢ wykorzystany algorytm FTLVerification, a graf FTL tej
formuty wyglada w sposob nastepujacy:

’

Rys. 3.4 . Graf formuly @
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Drugi sposob polega na zastosowaniu dwdch metod weryfikacji jednoczesnie. Skoro formuta
¢ ma w swoim ciele implikacjg, to wystarczy zweryfikowa¢ podformule:

Q" =sometime-future - (u.zaplata=true A sometime-future<s u.realizacja=true)
w chwili czasu okreslonej przez zajscie zdarzenia: u.zamowienie = true

Tak wiec algorytm rozpocznie swoje dzialanie w chwili 7 oznaczajacym czas zajscia
zdarzenia u.zamowienie = true. Wobec tego nasuwa si¢ przypuszczenie, Zze mozna zastosowac
algorytm uproszczony: VerificationState. Niestety, by algorytm ten moze by¢ uzyty wtedy,
gdy rozpatrywana formuta nie jest formula zlozona. W naszym przypadku tak jest. Aby mogta
by¢ obliczona warto$¢ formuly gléwnej w punkcie t, warto$¢ podformuly @; musi zostac

rozpatrzona w kazdym punkcie przedziatu <t, t+10>.
e

Wobec tego najlepszym wyjsciem jest ztozenie dwoch algorytméw. Obrazuje to rysunek 3.5:

Algorytm StateVerification

Algorytm MTLVerification I
\ :
o (o )=

"

Rys. 3.5 . Graf formuly ¢”

Algorytm StateVerification jest uruchamiany dla wierzchotka zwigzanego z formula
¢©”, gdyz weryfikacja wymaga stwierdzenia prawdziwosci formuly jedynie w stanie t. Aby to
jednak stwierdzi¢, nalezy zweryfikowa¢ podformute ¢@; w kazdym punkcie <t, t+10>. Metoda
jest lepsza, gdyz graf FTL jest znacznie mniej skomplikowany przez co zlozono$¢
obliczeniowa jest mniejsza. Oprocz tego w metodzie tej jest jasno zdefiniowany poczatek i
koniec obliczen.

Przyklad 3.6
Przyktadem formuty typu MTL moze by¢ formula zapisana w sposob nastepujacy:

Vpetype(Pracownik), (modify (p.oddzial) = ~(p.stanowisko = ‘programista’ until<s
p.stanowisko = ‘projektant’)) v always past -¢ (p.stanowisko = ‘projektant’)

Znaczenie tej formuly jest nast¢pujace:
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Jezeli pracownik zmienil oddzial, to nie mégl by¢ programistq przez pie¢ miesiecy przed
objeciem stanowiska ,,projektant” lub przez ostatnie co najmniej 6 miesiecy zajmowal
stanowisko projektanta.

Weryfikacja tej formuly odbywa si¢ z wykorzystaniem grafu MTG.

4.1.5 Weryfikacja temporalnych wigz6éw integralnos$ci

W zwiazku z wystgpowaniem roznych rodzajow wiezow integralnosci w bazach
danych, rozwazania nad weryfikacja wigzow integralnosci wygodnie jest podzieli¢ na dwie
czgsci. W pierwszej rozwazane bedg formuly logiki temporalnej czasu przesziego (PTL), a w
drugiej formuly logiki mieszanej (MTL).

Weryfikacja formul PTL

Weryfikacj¢ formut PTL wygodnie jest podzieli¢ na dwa przypadki. Pierwszy
przypadek rozpatruje brak operatordw metrycznych, drugi natomiast obecnos¢ co najmniej
jednego operatora temporalnego z operatorem metrycznym. W tym przypadku algorytm
weryfikacji formuty ¢, gdzie 6 waluacja, wyglada w sposob nastepujacy:

procedure PTLIntegrityMonitor(integer k)
for each ¢ do
for each 6 do
begin
/I Poczatek weryfikacji. Nadawane sa wartosci poczatkowe wierzchotkow Prev
if insert(6, k) then
InitValues (o, 6, k);
PTLVerification(¢ 6, k);
endif;

/I Koniec weryfikacji.
if delete(0, k) then PTLVerification (¢ 6, k);
endif;

if modify(6,k) then

unlock (¢ 0) ;

PTLVerification(o 6, k);
else if change state(k-1, k) and verified(¢  ,0) = unknown
then PTLVerification(¢ 6 k);
endif;
/*Jezeli formula nie jest spelniona w punkcie k, a nalozony jest na baz¢ warunek o
spetnieniu  formuly w tym punkcie, wowczas powinna nastapi¢ jakas akcja
zapobiegajaca zalamaniu wigzow integralnosci np. rollback*/

if @(0, k) = false then Action

endif
endfor;
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endfor;
endproc;

Wprowadzona w rozdziale Il metoda PTLVerification jest uruchamiana jako odpowiedZ na
zdarzenia delete, insert, modify oraz change state. Zdarzenie change state zachodzi jedynie
wtedy, gdy w weryfikowanej formule wystgpuje operator PTL z ograniczeniem metrycznym.
W przypadku zdarzenia insert proces weryfikacji rozpoczyna si¢ dla danej waluacji. W
zwiazku z tym wywolywana jest procedura [nitValues, w ktérej nadawane sa wartosci
poczatkowe wierzchotkow Prev.

Komentarza wymaga jeszcze komenda Action. Komenda ta jest reakcja na fakt
niespetnienia formuly w rozpatrywanym punkcie bazy. To, jaka ta reakcja bedzie zalezy w
duzym stopniu od zatozen stawianych bazie danych. Jezeli zaklada si¢, ze formuta powinna
by¢ spetniona w kazdym punkcie bazy czyli, ze jej niespelnienie narusza integralnos$¢ bazy,
wowcezas sa dwie przyczyny naruszenia tej integralno$ci: zachodzaca transakcja badz uplyw
czasu. Te dwa czynniki majg bowiem wplyw na warto$¢ formuly temporalnej. Jezeli
zalamanie wiezOw integralnosci zostato spowodowane transakcja, wowczas poprzez cofnigcie
transakcji (rollback) mozna ,,naprawi¢” integralno$¢ bazy. Sytuacja wyglada gorzej, jezeli
niespelnienie rozpatrywanej formuty spowodowane jest przez uplyw czasu. W tym przypadku
baza jest ,,nienaprawialna”. Wowczas jedyne co mozna zrobié, to ostrzec, ze np. integralnos¢
moze by¢ zalamana w nastgpnym stanie bazy.

Action moze by¢ takze reakcja na spelnienie formuly. Wowczas oczywiscie linia kodu:
if @(6 k) = false then Action, powinna by¢ zastapiona przez:
if (6 k) = true then Action.

Moze by¢ to zastosowane przez wykorzystaniu temporalnych triggerow. Wtedy spetnienie
weryfikowanej formuty moze spowodowac ,,odpalenie” triggera.

Tak wiec sposdb reakcji na spelnienie, badZ niespelnienie weryfikowane formuty
zalezy od zalozenia, jak powinna si¢ zachowywac baza.

Weryfikacja formul FTL
Weryfikacja formut FTL wyglada w sposob nastgpujacy:

procedure FTLIntegrityMonitor(integer k)
for each ¢ do
for each 6 do
begin
// Poczatek weryfikacji. Nadawane sa wartosci poczatkowe wierzchotkow Prev
if insert(6,k) then
InitValues (@, 6, k);
MTLVerification(¢ 6, k);
endif;

// Koniec weryfikacji
if delete(0),k then
end_state(o, 0) : =k;
MTLVerification (¢ 6, k);
endif;
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if modify(6,k) then
unlock (¢ 0) ;
MTLVerification(¢ 6, k);

else if change state(k-1, k) and verified(@ 6) = unknown
then MTLVerification (¢ 6 k) ;
endif;

/*Jezeli formula nie jest spelniona w punkcie k, a natozony jest na baz¢ warunek o
spetnieniu  formuly w tym punkcie, wowczas powinna nastapi¢ jakas akcja
zapobiegajaca zalamaniu wigzOw integralnosci np. rollback*/

if (0, k) = false then Action
endif;

endfor;
endfor;
endproc;

Weryfikacja formul FTL jest podobna do wyspecyfikowanej wczesniej weryfikacji
formul PTL. Jedyna rdéznica jest przypisanie k jako konca weryfikacji (end state) w
przypadku zajscia zdarzenia delete, gdyz warto$¢ end state jest wymagana podczas
weryfikacji formut MTL.

4.2 Wiezy integralnosci w temporalnych bazach danych

Podrozdzial ten rozpatruje weryfikacj¢ dynamicznych wigzow integralnosci w
temporalnych bazach danych opartych o czas rzeczywisty (valid time). Warto przypomniec,
Ze baza taka charakteryzuje si¢ tym, ze zachowuje nie tylko wartosci atrybutow obiektow w
chwili aktualnej, ale takze wartosci przeszle, a nawet przypuszczalne wartosci przyszite tych
atrybutéw. Co wigcej, bazg taka mozna uaktualnia¢. Uaktualnianie bazy temporalnej opartej o
czas rzeczywisty polega nie tylko na uaktualnianiu wartosci w stanie aktualnym, ale rowniez
w przesziym i przysztym.

Przy tak przedstawionych zalozeniach nasuwa si¢ pytanie, czy warto weryfikowac
dynamiczne wigzy integralnosci w temporalnych bazach danych. Istnieje bowiem kilka
temporalnych jezykow zapytan takich : TSQL [Sarda 1990], TSQL2 [Snodgras 1996], TQuel
[Snodgrass 1987], ktore moglyby by¢ zastosowane do tego celu. Okazuje si¢ jednak, ze
formulowanie wigzéw integralnosci jako zapytan w ktéryms$ z powyzszych jezykéw moze
okaza¢ si¢ skomplikowane a ich weryfikacja bardzo kosztowna. Zastosowanie wigzow
integralnosci opartych na logice temporalnej znacznie zmniejsza ztozono$¢ obliczeniowa w
stosunku do kierowania bezposrednich zapytan przez wykorzenienie redundantnych obliczen.

Praca [Gertz i Lipeck 1995] analizuje wykorzystanie grafow przej$¢ utworzonych z
formul czasu przyszlego bez operatoréw metrycznych do badania dynamicznych wigzow
integralnosci w temporalnych bazach danych.

W niniejszej pracy wykorzystano wprowadzony w rozdziale II algorytm
FTLStateVerification dopuszczajacy stosowanie logiki FTL z operatorami metrycznymi. Nie
ma bowiem potrzeby bada¢ wykorzystania formul typu MTL z uwagi na wigksza zlozonos¢
obliczeniowa algorytmu MTLVerification oraz z powodu potrzeby przechowywania
dodatkowych danych weryfikacji (rozdzial II) w bazie, ktéra zachowuje dane z przesziosci.
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Tak wiec stosowanie algorytmu FTLStateVerification ze wzgledu na jego niska zlozonosé
obliczeniowa jest zupelnie wystarczajace.

Jak wiadomo temporalna baza danych charakteryzuje si¢ tym, ze transakcje
zachodzace na tej bazie moga oddziatywa¢ na wszystkie stany historii bazy (nie tylko na stan
aktualny). W zwiazku z tym, przy kazdej zmianie obiektu w przesztosci, zmianie moze ulec
takze warto$¢ juz wezesniej zweryfikowanej formuly. Przedstawiona w tej pracy weryfikacja
wigzOow integralnosci w temporalnej bazie danych polega na odnajdywaniu i omijaniu tych
stanow bazy w procesie weryfikacji, ktore nie maja wplywu na wartos¢ weryfikowanej
formuty.

4.2.1 Podstawowe zaloZenia temporalnego modelu danych

Podstawowe zalozenia dotyczace rozpatrywanego modelu danych sa takie jak w pracy
[Gertz i Lipeck 1995].

Model czasu w tym modelu jest dyskretny izomorficzny do liczb naturalnych. W
zwiazku z tym przedzial czasowy, oznaczony przez [s, e/, jest zbiorem kolejnych punktow
czasu okreslonych przez punkty graniczne s i e, przy czym s jest wartoscig poczatkowego
punktu czasu a e wartoscia punktu koncowego. Przyjmiemy oznaczenie ty dla punktu czasu, w
ktorym temporalna baza rozpoczyna swoja egzystencjg, a tn, jest punktem czasu chwili
obecnej.

Stan bazy o, oznacza migawke bazy danych w punkcie t. Migawka jest zlozeniem
wszystkich atrybutéw obiektow wraz z przypisanymi do nich warto$ciami prawdziwymi w
tym punkcie.

Jezeli chodzi o modelowanie danych, to praca ta nie ogranicza si¢ do jakiego$
konkretnego modelu. Opis réoznych modeli temporalnych mozna znalez¢ w pracy: [Snodgras
1997]. Przyjmuje si¢ natomiast najprostsza reprezentacj¢ obiektowa, zakladajaca, ze obiekt
sktada si¢ z atrybutow, do ktérych przypisane sa wartosci z réznych przedzialéw czasowych.
Tak wiec kazdy atrybut obiektu ma na przestrzeni zycia obiektu kilka réznych wartosci, do
ktorych przypisany jest przedziat czasu, w ktérym te wartosci obowiazuja.

Zaklada sig, ze baza posiada S typéw obiektow. Obiekty sa tego samego typu, jezeli
maja takie same atrybuty. Tak wigc kazdy obiekt typu s; posiada zbiér atrybutéw {aj,,..., a,}
przy czym kazdemu atrybutowi g jest przypisana dziedzina wartosci atrybutu oznaczona
dom(aj;). Kazdemu obiektowi przypisany jest czas zycia obiektu oznaczony t(o) < [ty ],
gdzie t- oznacza sztuczny punkt czasu konca bazy. Warto$¢ atrybutu a; obiektu o co jest
oznaczone jako aj(o) okresla funkcja agj(0): t(o) — dom (ay). Dodatkowo kazdy obiekt
zaopatrzony jest w identyfikator oid.

Temporalna modyfikacja obiektow rozpatrywanego modelu danych rozni si¢ od tej
wprowadzonej w podrozdziale 4.1 Jest zdefiniowana w sposdb nastgpujacy:

Definicja 3.10a
Definicja insert

e insert <object type>(<attribute values>[s, e])

Nowy obiekt typu object type jest wstawiany do bazy z wartoSciami atrybutéw
attribute_values, ktére sa spelnione w przedziale [s,e/. Gdy przedzial ten nie jest

wyspecyfikowany przyjmuje si¢ [fnon, /.

Definicja 3.10b
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Definicja modify

o modify <oid> ({<attribute>:=<value>}[s,e])

Nowe wartosci sg przypisane do atrybutow obiektu. Kazdej starej wartosci atrybutu
przypisywany jest czas koncowy s-/ (warto$¢ nie jest usuwana). Gdy przedziat [s,e/ nie jest
wyspecyfikowany przyjmuje si¢ [tnon, /.

Definicja 3.10c¢
Definicja delete

o delete <oid> [(s, e)]

Obiekt jest modyfikowany w ten sposéb, ze jego atrybuty sa ustawiane jako null w
wyspecyfikowanym przedziale. Jezeli czas zycia obiektu o wynosi #(0o) = [s’, e’] oraz s < s’ <
e lub s < e’ < e to czas zycia obiektu jest skrocony do fe+1, e’/ lub [s’, s-1]. Gdy przedziat
[s,e] nie jest wyspecyfikowany przyjmuje sig, ze czas zycia obiektu kofczy si¢ W £,0, -1.

Definicja 3.11

Transakcja na temporalnej bazie danych jest skonczona sekwencja A temporalnych
modyfikacji {wy, ..., wit. W wyniku transakcji A powstaje skonczona liczba przedziatow
modyfikacji, ktore zawieraja te punkty, w ktérych wartodci atrybutéw obiektéw zostaly
zmienione w wyniku dzialania transakcji. Sytuacj¢ t¢ moze zobrazowac rysunek 3.4.

We
Ws |
Wy
| W3 |
I |
W2
I e | | |
[ I
t
| | | | | |
| | | [ [ I
to tmin t t t” t now tmax
Rys. 3.4. Przedzialy dzialania transakcji
W wyniku dzialania sekwencji transakcji A; = {wj, .., W} powstaja trzy przedzialy

modyfikacji: (tmin, t), (£, t7), {thow tmax) - Punkty czasu tmi, oznacza poczatek pierwszego
przedzialu modyfikacji, a punkt ty, koniec ostatniego przedzialu modyfikacji. Przedziaty te
tworza zakres modyfikacji.
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4.2.2 Weryfikacja wigzow integralnosci w temporalnych bazach danych

Majac tak zdefiniowany model danych mozna zastanawia¢ si¢ nad weryfikacja
dynamicznych wigezOow integralno$ci w temporalnych bazach danych. Jak wspomniano w
poprzednim podrozdziale jako formuly wigzéw integralno$ci rozpatrzone zostana formutly
logiki FTL. Zaproponowano dwie metody weryfikujace dynamiczne wigzy integralnosci w
temporalnym  modelu  bazy opartym o czas rzeczywisty (valid  time):
SimpleTemporalVerification oraz ComplexTemporalVerification. W pierwszej z nich mozna
stosowaé formuly proste typu FTL, a druga umozliwia stosowanie takze formut zlozonych.
Zdecydowano  si¢ na  rozdzielenie tych  dwdéch  metod, gdyz metoda
SimpleTemporalVerification jest metoda znacznie mniej skomplikowana, a oprocz tego
wystegpowanie formul prostych w praktycznych zastosowaniach jest znacznie czgstsze niz
wystepowanie formut zlozonych.

4.2.2.1 Weryfikacja formul prostych FTL

Ide¢ weryfikacji formul FTL w temporalnych bazach danych najlepiej przedstawi¢ na
przyktadzie.

Przyklad 3.7
@ =u.zamowienie = u.cena < 20 until u.zaplata

Formuta ma nastgpujace znaczenie:
Od momentu zamowienia ustugi u przez klienta k do momentu zaplaty cena ustugi musi by¢
mniejsza od 20.

Do weryfikacji mozna uzy¢ algorytmu FTLStateVerification. Algorytm ten rozpocznie swoje
dzialanie w momencie wprowadzenia nowego zamowienia. Rysunek 3.5 ilustruje zachodzace
w temporalnej bazie zdarzenia.

u.cena < 20
[ |
[ i
t
| ] | l | | l | |
I | I I I [ I I I
b \ t thow
\modify (u.cena) /
u.zamowienie u.zaplata

Rys. 3.5. Zdarzenia na obiektach w bazie



W punkcie #; zaszto zdarzenie zamowienia ustugi. Weryfikacja formuty ¢ data wartos¢
true, gdyz cena byla mniejsza od 20 od momentu zamoéwienia (f;)do momentu zaptaty (z,).
Algorytm zaklada zapisanie tego stanu wraz z wartoscia weryfikacji (w tym wypadku rrue).
Moze si¢ jednak okazaé, ze w wyniku bledu w zapisie transakcji cena w punkcie t;+2 musi
zosta¢ na nowo zapisana (np. u.cena =15 zamiast u.cena =10). W zwiazku z tym poprawnos¢
formuty musi by¢ na nowo zweryfikowana. Uzywajac ktérego$ z klasycznych jezykow
zapytan nalezaloby postawi¢ pytanie w punkcie #;, co pociagatoby za soba potrzebg analizy
calej sekwencji stanow. W rozpatrywanym przypadku nalezaloby wywola¢ algorytm tylko w
stanie zmodyfikowanym, a wigc #;+2. Stan ten jest mniejszy od stanu zapisanego, a wigc
wiadomo, ze warto$¢ formuly w tym stanie przed transakcja wynosita unknown. Po transakcji
warto$¢ nie zmieni si¢ (Wynosi unknown), co spowoduje, ze warto$¢ catej formuly w punkcie
t; pozostanie niezmieniona. W ten sposéb zamiast weryfikacji formuly we wszystkich
stanach, istnieje potrzeba zweryfikowania tejze formuly tylko w jednym stanie.

Warto zauwazy¢, ze w przypadku zmiany ceny w stanie wigkszym niz ¢, weryfikacja
nie musi by¢ uruchamiana, gdyz nie zmieni to i tak wartosci formuly. Jedynym
skomplikowanym przypadkiem jest sytuacja, gdy przesunigty zostanie czas zdarzenia
u.zaplata.

Zmiana czasu zdarzenia w.zaplata np. z t; na t;+2 wymaga podwdjnej modyfikacji
bazy. Trzeba bowiem usunaé (delete) zdarzenie wu.zaplata z punktu czasu t,, oraz wstawié
(insert) do punktu #,+2. Powstanie w ten sposob zakres weryfikacji < tp, t,+2>, w ktérym
formuta musi zosta¢ zweryfikowana. Jezeli weryfikacja w tym przedziale nie da rezultatow
(pozostanie unknown), woéwczas musi odbywac si¢ dalej az do zweryfikowania lub do
momentu, w ktorym dane beda nieokreslone. Oczywiscie w tym przypadku zapis o
zweryfikowaniu formuly w punkcie 7, musi zosta¢ usunigty.

Warto podkresli¢, ze w tym przypadku jedynym kosztem w sensie pamigciowym jest
zapamigtanie punktu ¢; oraz punktu zweryfikowania 7, wraz z wartosciq weryfikacji. Koszt
weryfikacji polega jedynie na uruchomieniu algorytmu F7LStateVerification w Kilku

punktach.
|

Powyzszy przyklad ukazuje, ze w przypadku formut y = ¢, gdzie y formula
nietemporalna, a ¢ formula typu FTL ich weryfikacja zalezy od dwoch wymiaréw. Pierwszym
z nich jest zakres weryfikacji a drugim zakres zaleznosci formuty.

Definicja 3.9
Zakres zaleznoS$ci
Zakres zaleznosci formuly ¢ 1 waluacji @ to taki przedzial, w ktérym zmiana waluacji 6

moze mie¢ wplyw na warto$¢ formuly w punkcie zajscia zdarzenia .
]

Definicja 3.10

Maksymalny zakres zaleznoSci

Maksymalny zakres zaleznosci formuly ¢ to przedzial wynikajacy z wystgpowania operatora
metrycznego.

Definicja 3.11

Zakres weryfikacji

Zakres weryfikacji to przedzial czasu, w ktorym formula musi by¢ zweryfikowana za pomoca
algorytmu FTLStateVerification. Zakres weryfikacji jest czgscia wspolna zakresu zaleznosci i
zakresu modyfikacji.
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W przykladzie 3.7 zakresem modyfikacji jest punkt t;+2, gdyz tylko w tym punkcie
nalezy zaszla transakcja. uruchomié algorytm FTLStateVerification. Natomiast zakresem
zaleznosci jest przedzial <t;, 1,>. Punkt #; jest punktem rozpoczecia weryfikacji, a punkt t; -
punktem, w ktorym weryfikacja przyjmuje warto$¢ frue lub false. Gdyby punkt #; nie byt
okreslony, przyjalby warto$¢ nieskonczonosci. Zakresem weryfikacji w tym przypadku jest
cze$¢é wspdlna zakresu zaleznosci i zakresu modyfikacji, a wigc punkt t;+2. Jedynie w tym
punkcie powinien by¢ uruchomiony algorytm F7LStateVerification.

Kolejny przyktad rozwaza formul¢ FTL z operatorami metrycznymi.

Przyklad 3.8
u.zamowienie = (u.cena < 20 until 7 u.zaplata) v sometime_future-4 u.zamowienieodm

Znaczenie tej formuly jest nastgpujace:

Od momentu zamowienia ustugi jej cena jest mniejsza od 20, przy czym ustuga ta musi
by¢ oplacona w ciqgu 7 dni od zamowienia lub w ciqgu 4 dni musi by¢ wystawione
zamowienie odmowne.

Sytuacja jest bardzo podobna do rozpatrywanej wczesniej. Roznica polega jedynie na
zakresie w jakim transakcja moze wplywac¢ na warto$¢ formuly. Najwigkszym ograniczeniem
metrycznym jest 7, a wigc wiadomo, ze po 7 dniach warto$¢ formuly jest okreslona ( nie jest
unknown). Wobec tego przedziat <t;, t; +7> jest maksymalnym zakresem zalezno$ci formutly.
Tak jak w przypadku formuly poprzedniej, zapisywany jest czas w ktorym warto$¢ formuty
stala si¢ okreslona (zakres zaleznosci <t;, t;>). Gdyby taki punkt nie istnial, wowczas zakres
zaleznoSci bylby jednocze$nie maksymalnym zakresem zaleznosci, a wigc przedzialem <t, t,
+7> (rys. 3.6).

u.cena <20

/ modify (u.zaplata)

u.zamowienie u.zaplata

Rys. 3.6. Zdarzenia na obiektach w bazie

W sytuacji pokazanej na rysunku 3.6 liniq przerywana zaznaczono maksymalny zakres
zaleznoSci. Jezeli zaplata nastapila w punkcie 75, to wiadomo, ze rozpatrywana formula jest
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spetniona. Wtedy zakres zaleznosci formuty okreslony jest jako przedziat <t¢;, ¢;+6>, gdyz w
punkcie 7;+6 wiadomo, ze warto$¢ formuty jest true.

Zatézmy jednak, ze w temporalnej bazie danych blednie zapisano zdarzenie zaplata.
Zostaje wigc uruchomiona transakcja, ktéra usuwa zdarzenie zaplata z punktu ¢, i zapisuje je
do punktu #,+2. Transakcja ta tworzy zakres modyfikacji: <t,, 1,+2>, ktory nie jest roziaczny
z okreslonym powyzej zakresem zaleznos$ci formuly. Wobec tego w punkcie ¢, zostaje
uruchomiony algorytm FTLStateVerification, w wyniku ktérego formuta w tym punkcie
przybiera warto$¢ wumknown. Nastgpnie weryfikacja zostaje uruchomiona w punkcie
nastgpnym i tutaj formuta przybiera wartos¢ false, gdyz zbadana jest réznica czasu pomiedzy
czasem zdarzenia zamoOwienia, ktory jest juz wczesniej zapisany, a czasem weryfikowanym

(t;). W zwiagzku z tym zmienia si¢ zakres zaleznos$ci formuly i wynosi <t;, t;,+7>.
|

Alternatywna strategia weryfikacji mogloby by¢ cofnigcie si¢ do zdarzenia zamowienie
i uruchamianie procesu weryfikacji od tego czasu w kazdym punkcie. Jest to jednak metoda
nieefektywna, gdyz wtedy algorytm FTLStateVerification musilby by¢ uruchomiony w
kazdym stanie. Sytuacja zmienia si¢ nieznacznie w przypadku, gdy przy operatorze pojawia
si¢ znak >(=). Wowczas maksymalny zakres zaleznosci jest przedzialem <t, eo> .

Algorytm weryfikacji dynamicznych wigezéw integralnoSci w temporalnych bazach
danych

W celu utworzenia algorytmu weryfikacji nalezy przygotowaé najpierw zakres
weryfikacji oraz zakresy zaleznosci. Zakres weryfikacji jest definiowany jako cz¢$¢ wspolna
zakresu modyfikacji i zakresu zaleznosci, ktdry jest charakterystyczny dla danej formuly ¢ i
waluacji 6.

Zakres zalezno$ci formuly @ przy waluacji 6 oznaczany jest Tpep , (9= ( tDepBeg , (o-
!DepEnd , (9)- W przypadku formut typu ¢ = @, (gdzie y formyla nietemporalna a ¢ formufa
typu FTL) punkty te sa fatwo obliczalne. Punkt #pppeg , () jest rOwny chwili zajscia zdarzenia
W, a punkt fpeprnd,y jest z wiasnoSci ograniczony do punktu konca zycia waluacji
(lifespan(6).end), punktu koncowego maksymalnego zakresu zaleznosci formuty ¢ lub punktu
tcomply(s) OZnaczajacego punkt, w ktérym wartos¢ formuly jest okreslona jednoznacznie.

Procedure SimpleTemporalVerification()

Niech zakres modyfikacji sklada si¢ z k przedzialéw modyfikacji, utworzonych przez
dzialanie transakcji: (t;t;”) (t:\t:7") ..., &) ..., (& t") a t. indeks stanu w ktérym
obliczana jest wartos¢ formuty ¢ dla waluacji

begin
for each ¢ do
for each O do
begin
// Jezeli nowy zestaw obiektdw, to zapisanie punktow progowych
if insert (@, 0) then InsertTimeMarks(¢, 6, t.)
endif;

// Obliczanie pierwszego punktu weryfikacji
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t: = ComputeFirstPoint(¢, 0);

//Whasciwa weryfikacja
while j <k and t < fpepnd,(p *1

/* Jedynie w przypadku formuly zaleznej uruchamiany jest algorytm
FTLVerification dla kazdego wierzcholka typu Future formuly ztozonej
*/
for each @; € Dependent (@;)

MTLVerification(@;,t, 0);
endfor;

if t = lifespan(0).end then end_state(¢,0) : =t;
endif;

StateVerification(o, t, te, 0);

// Jezeli formuta jest okreslona to koniec weryfikacji
if (0, te) < unknown

then tComplq,(e) =

exit;
endif;

/I Jezeli w punkcie, gdzie wezedniej byla weryfikacja zakonczona jest
//warto$¢ unknown, to wpisywana jest warto$¢ null

if t= tcomplye) and @(6, te) = unknown then tcompl): = null;

endif;

t:=1t+1;
if t=t"+1 thenj:=j+1;t:=¢tw’;
endwhile;

/*Gdy weryfikacja nie zakonczyla si¢ sukcesem oraz zostal stracony punkt w
ktorym formula zostala poprzednio zweryfikowana, to weryfikacja musi
posuwac si¢ dalej (niezaleznie od przedzialéw modyfikacji) dopoki nie bedzie
konca weryfikacji */

if teompi(ye) = null then VerificationToEnd(q, 6, t);
endif;

endfor;

endfor;

endproc;

// Funkcja oblicza punkt poczatkowy weryfikacji

function ComputeFirstPoint(formula ¢, valuation 0) : integer

begin

var: t integer;

// Okreslenie pierwszego punktu oraz pierwszego przedziatu weryfikacji

109



return t;
endfunction;

for 1:=0 to k do
/I jezeli punkt poczatkowy weryfikacji jest w ktérym$ z przedzialéw
//modyfikacji
if !DepBeg (@€ <ti’,ti”> then

t:= tDepBeg (,,(9);

] =5
/ljezeli jest poza przedzialami to poczatek weryfikacji ustawiany jest na
pierwszy punkt przedziatu

else
ti=t’s
ji=1+1;
endif;
endfor;

/* Procedura jest uruchamiana jezeli weryfikacja musi by¢ prowadzona do momentu
obliczenia warto$ci formuly niezaleznie od zakresu weryfikacji */
procedure VerificationToEnd(formula ¢, valuation 0, time t)

begin

endproc;

while t < IDepEnd () do

/* Jedynie w przypadku formuly zaleznej uruchamiany jest algorytm
FTLVerification dla kazdego wierzchotka typu Future formuly zlozonej */

for each @; € Dependent (@;)
MTLVerification (@;,t, 0);
endfor;

if t = lifespan(0).end then end_state(@.,0) : =t;
endif ;

StateVerification(, t, te, 0);

if (0, t.) < unknown
then tComplw(e) =8
exit;

endif;

" 2l
endwhile;

Opis procedury SimpleTemporalVerification:

Weryfikacja odbywa si¢ z wykorzystaniem algorytmu FTLStateVerification.
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Rysunek 3.7 ukazuje przedzialy zakresu weryfikacji. Jest to cze¢$¢ wspdlna przedziatow
zakresu zaleznosci i zakresu modyfikacji. Oba te zakresy sa ustalane przed rozpoczeciem
weryfikacji. Zakres modyfikacji jest charakterystyczny dla danej transakcji a zakres zalezno$ci
dla danej formuty i waluacji. Weryfikacja przebiega w sposdb nastgpujacy: Najpierw ustalany
jest punkt poczatkowy obliczen dla kazdej formuly ¢ oraz kazdej waluacji 6. Nastegpnie
rozpatrywane sa wszystkie przedzialy weryfikacji, chyba, ze formula zostanie zweryfikowana
lub skonczy si¢ czas zycia waluacji 6. Metoda korzysta z algorytmu FTLStateVerification, a
wigc przedstawiony ponizej zakres uruchamiania algorytmu, nie oznacza wcale, ze sam
algorytm FTLStateVerification jest uruchamiany w kazdym punkcie przedzialu sktadajacego
si¢ na ten zakres. Uruchomienie nastgpuje albo w punkcie, ktéry jest zapisany w
TimeMarksTable (rozdziat IT), albo gdy zmieni si¢ ktéras ze zmiennych waluacji 6. Wreszcie
nie ma sensu weryfikowa¢ w punktach wigkszych od punktu (tcompi(,e)), W ktérym
weryfikacja data wynik okreslony (rozny od unknown). Moze si¢ jednak zdarzy¢, ze w wyniku
transakcji w punkcie tcompl(, ) Weryfikacja data w wyniku unknown. Wéwczas weryfikacja
musi by¢ prowadzona dalej, dopdki formuta nie zostanie jednoznacznie okreslona. Opisuje to
ostatnia funkcja VerificationToEnd. Linie specyfikacji:

for each @; € Dependent (@)
MTLVerification (@i, t, 0);
endfor;

pisane czcionka Courier oznaczaja, ze sa one zastosowane jedynie w przypadku formutl
zaleznych. Wynika to ze zlozenia algorytméw FTLVerification 1 FTLStateVerification
(rozdzait II).

Zakres zaleznos$ci formuly

Przedzialy zakresu
weryfikacji

’

ti+1’

Przedziaty zakresu modyfikacji

Rys. 3.7. Przedzialy uruchamiania algorytmu
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4.2.2.2 Weryfikacja formul zloZzonych FTL

Weryfikacje formut ztozonych FTL mozna rozpatrywac jako zlozenie weryfikacji za
pomoca algorytmu FTLStateVerification oraz FTLVerification. Mimo, ze w tym przypadku
komplikuje si¢ sposob okreslania zakresu weryfikacji i zakresu zaleznosci, to jednak sama
zasada weryfikacji pozostaje bez zmian.

W przypadku formul prostych zakres modyfikacji jest ustalony przez punkty, w
ktorych dzialata transakcja W przypadku formut zlozonych sytuacja wyglada inaczej.

Przyklad 3.10

Dana niech bedzie formuta ztozona:
¢ =A = always_future <3 sometime_future s B

Warto zauwazy¢, ze modyfikacja podformuly B w punkcie k moze mie¢ wplyw na
warto$¢ podformuly sometime future s B w punktach z przedziatu <k-5, k>. Algorytm musi
wigc zosta¢ uruchomiony w tych punktach. W zwiazku z tym zakres modyfikacji nie bedzie
(tak jak w przypadku formut prostych) punktem k, lecz przedziatem <k-5, k>.

Tak wigc jezeli transakcja wyprodukowala przedzial modyfikacji (t’, t”) (w tym
przedziale zaszly zmiany, ktére mogly mie¢ wplyw na wartos¢ formuty A lub B), to na
podstawie tego przedziatu musi by¢ utworzony nowy przedzial modyfikacji (t’ - A, t”), gdzie
A jest przesunigciem zaleznym od operatora metrycznego formutly zalezne;j.

Problemy tez powstaja z maksymalnym zakresem zaleznosci formuty ¢ (7pep ,(»). Dla
formul prostych z operatorami metrycznymi < (<) punkt Zpepena , (y jest przesunigty w
stosunku do Zpepseg , (5 O Najwigkszy operator metryczny, a dla formul zlozonych o sume
operatoréw metrycznych. Réwniez wtedy przesunigcie A jest suma operatoréw metrycznych
w sktad ktorej nie wchodzi operator metryczny formuly FTL, ktdra nie jest zalezna od innej
formuly FTL. Wigcej na ten temat w nastgpnym podrozdziale.

W przypadku formuly zlozonej, w ktoérej jedna z podformul ograniczona jest
operatorem metrycznym ze znakiem > (2) zar6wno punkt Zpepena , (5 jak i przesunigcie A
przyjmuja warto$¢ nieokreslona. Tak wigc w tym przypadku zakres modyfikacji jest
zdefiniowany jako (-co, t”), a zakres zalezno$ci (t”, o).

Przyktad 3.11 ukazuje problemy zwigzane z weryfikacja formul ztozonych FTL w
temporalnych bazach danych.

Przyklad 3.11

Niech:
¢ =A = always future <3 sometime_future ~s B

Jak wykazal to rozdziatl I, warto$¢ podformuly ¢, =sometime future -5 B w punkcie t,
zalezy od wartosci podformuly B w kazdym punkcie wigkszym od t; + 5. Wobec tego, jezeli
transakcja wygeneruje zakres modyfikacji skladajacy si¢ z jednego przedziatu <t,, te>, to
moze mie¢ to wplyw na warto$¢ podformuly ¢; w kazdym punkcie mniejszym niz t,-5.
Wobec tego zakres modyfikacji musi by¢ rozpatrywany jako przedzial < ta, te>, przy czym ta
jest czasem zaj$cia zdarzenia A.
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Przy weryfikacji formuly ¢, najmniejszym punktem, w ktérym musi by¢ okreslona
warto$¢ podformuly @; jest punkt t zajScie zdarzenia A. Skoro warto$¢ podformuly ¢, zalezy
od wartosci podformuty B we wszystkich punktach wigkszych od ty, wéwczas maksymalnym
zakresem zalezno$ci formuly ¢ bedzie przedzial <t,, co>. Oczywiscie jest to maksymalny
zakres zaleznosci (wynikajacy z ograniczenia metrycznego). Moze si¢ zdarzy¢, ze ten akres
zaleznosci bedzie mniejszy.

|
Algorytm weryfikacji formul zlozonych typu FTL w temporalnych bazach danych

Na podstawie powyzszych rozwazan mozna pokusi¢ si¢ o stworzenie algorytmu
weryfikacji zlozonych formul FTL. Jak to juz zostalo wczesniej wspomniane algorytm ten jest
w pewnym sensie zlozeniem metody FTLVerification 1 FTLStateVerification. Stopien
skomplikowania poglebia jeszcze fakt, ze zakres modyfikacji oraz zakres zaleznosci formut
nie sg juz tak niewielkie jak to bylo w przypadku formut prostych.

Ponizszy rysunek ukazuje zalezno$¢ pomigedzy przedziatami modyfikacji utworzonymi
przez transakcj¢ (te na dole) oraz przedzialami modyfikacji powstalymi w wyniku
wystepowania formut ztozonych.

t]’ _ A t]” tz’-A tz” tk"" A tk”
| | | |
1 I | 1 I I
L | I | [ |
| | [ 1 | |
to t’ 6" t’ t” ty t ¢

Rys. 3.9. Relacja pomigdzy przedziatami modyfikacji

Przedzialy modyfikacji : (t;",t;”), (’,627), ..., {&".67),....(t&" ") powstale w wyniku
dzialania transakcji T musza by¢ przetworzone na nowe przedzialy modyfikacji. Niech A
oznacza roéznicg¢ pomiedzy punktami poczatkowymi tych dwodch réznych rodzajow
przedzialéw modyfikacji. Wowczas zakres modyfikacji jest suma przedziatow : (t;’- A, t,”),
' -A L, 17), ..., ("~ A 7).t - A L) Oczywiscie przyjete jest zalozenie, Ze tak utworzone
przedzialy sa roztaczne. Jezeli zastosowanie wartosci A spowoduje natozenie si¢ przedzialow
na siebie, sa one oczywiscie taczone w jeden.

Ponizej zdefiniowana jest metoda obliczajaca przesunigcie A.
Niech formuta @ jest postaci y = @) ... @ ¢; @ ... ® @, gdzie ® € {A,v}, a @; formula
FTL.

Formula @; =0pij; —ci1 OPi2~ci2 --- OPim ~cim V¥ , gdzie:
opil, OPi2, ... Opim - operatory FTL, ~ € {<, <, >, >}, y - formuta atomowa.

// Funkcja obliczajaca przesunigcie A dla danej formuty ¢.

function Shift (¢): integer
begin
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var: i, max; j, op_max : integer;
1:=1; max=0;

while i <=n do
J=2; op_max=0;
while (j <=m)
if sign (opj;) = > or 2’ then
return Shift:= oo;
else if sign (op;) = ‘<’ then
op_max:= op_max + ¢;j - 1;
else if sign (op;j) = ‘<’ then
op_max:= op_max + ¢jj ;
endif;
endwhile;
if max <op_max then
max:= op_max;
endif;
endwhile;
return Shift:= max;
endfunction;

procedure ComplexTemporalVerification()
begin

Zaklada sie, ze transakcja A tworzy nastepujace zakresy modyfikacji: (t;’.,t;”), (t2’,t2”), ...,

(P () JO ¢ R T

// Szukany jest najwigksze przesunigcie A
for each ¢ do
if A> Shift(g) then
A: = Shift(g);
endif;
endfor;

// Ponizsza petla uaktualnia przedzialy modyfikacji.
for i:=1to k do
7, 67) =t - A7),
endfor;
SimpleTemporalVerification();

endproc;

Algorytm ComplexTemporalVerification rézni sig
SimpleTemporalVerification zasadniczo w dwoch aspektach:

od

algorytmu
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1) zakresy weryfikacji moga by¢ znacznie wigksze: pociaga to za soba koniecznos¢
uruchomiania algorytmu w wigkszej liczbie punktéw, co zwigksza zlozonosé
obliczeniowa;

2) wspomniang juz w opisie procedury SimpleTemporalVerification koniecznoscia
uruchomienia procedury FTL Verification.



ZAKONCZENIE

Rozprawa doktorska wprowadza nowe metody weryfikacji dynamicznych wigzow
integralnos$ci z uzyciem logiki temporalnej. Rozwazany rodzaj logiki to temporalny rachunek
zdan z operatorami metrycznymi.

Aby mozna bylo stworzy¢ algorytmy weryfikacji w oparciu t¢ logik¢ temporalna,
nalezy ja najpierw zdefiniowac, a nastgpnie wprowadzi¢ 1 udowodni¢ metody wnioskowania
przydatne w procesie weryfikacji. Tak wigc w rozdziale I oprécz podstawowych pojeé
zwigzanych z logika temporalna, zdefiniowano skladni¢ i semantyke¢ logiki uzywanej w
dalszej czgsci pracy. Ponadto udowodniono reguly wynkajace z definicji operatorow
temporalnych ograniczonych metrycznie przydatne do procesu weryfikacji formut
temporalnych.

W rozdziale Il zmodyfikowano grafy przejs¢ zaczerpnigte z pracy [Zhou 1994].
Okazato si¢ bowiem, ze grafy zdefiniowane w [Zhou 1994] sa niewystarczajace do
weryfikacji formut logiki temporalnej z ograniczeniami metrycznymi. Zaréwno grafy przejs$c
jak i metody wnioskowania sa podstawa nastepujacych metod weryfikacji (rozdzial 1I):

e metoda PTLVerification - umozliwia weryfikacj¢ formul logiki temporalnej czasu
przesziego z mozliwoscia dodania ograniczen metrycznych. Z metody tej mozna wlasciwie
wyodrebni¢ dwie metody w zaleznosci od aktualnych potrzeb. Jezeli operatory metryczne
nie sa potrzebne, pewne linie w specyfikacji algorytméw moga by¢ usunigte. W zwiazku z
tym algorytm si¢ bardzo upraszcza.

e metoda FTLVerification - umozliwia weryfikacj¢ formul logiki temporalnej czasu
przesziego z mozliwoscia dodania ograniczen metrycznych. Tak jak w przypadku metody
PTLVerification pewne linie specyfikacji mozna omina¢ w zaleznosci od tego, czy
stosowane sg operatory metryczne oraz czy weryfikowane sa formuly ztozone.

e metoda MTLVerification - umozliwia weryfikacje formul, w ktérych ciele moga
wystgpowac zaréwno operatory logiki czasu przyszlego jak i1 przeszlego. Oczywiscie
mozna doda¢ ograniczenia metryczne do tych operatorow. W tym przypadku takze
dozwolone sa przer6zne mutacje metod.

e metody StateVerification - umozliwia weryfikacje formul prostych logiki temporalnej w
pojedynczym stanie lub w odstgpach (co kilka stanow). Tutaj mozna wyr6zni¢ metody:
FTLStateVerification, PTLStateVerification oraz MTLStateVerification w zaleznosci od
rodzaju stosowanej logiki.

Przy tej okazji warto nadmieni¢, ze algorytmy mogace weryfikowaé formuly logiki
FTL i MTL korzystaja z logiki tréjwartosciowej. Tak wigc do standardowych wartosci
logicznych: true, false, dodana jest warto$¢ unknown. Jest to odejscie od wykorzystywania
potencjalnej spetnialnosci, ktérej stosowanie nie ma wigkszego sensu w formutach typu MTL
z ograniczeniami metrycznymi.

W  powyzszych metodach zastosowano takze optymalizacj¢ polegajaca na
wprowadzeniu znacznika verified. Zauwazono bowiem, ze na warto$¢ formuly ma wplyw
zmiana waluacji formul atomowych oraz uplywajacy czas. W niektorych przypadkach jednak
pomimo wystgpowania operatora metrycznego) czas nie ma znaczenia, a wplyw na warto$¢
rozpatrywanej formuly ma jedynie fakt, czy w danym stanie zostata zmieniona warto$¢ ktorejs
z formul atomowych. Wowczas stany te moga by¢ opuszczane w procesie weryfikacji.

Do weryfikacji powyzszych metod potrzebne sa pewne informacje bgdace wynikiem
weryfikacji z poprzednich stanéw. Rozdzial II wprowadza wigc podstawowy sposdb
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modelowania oraz pewne procedury dotyczace manipulacji na tych danych. Dane te moga by¢
przedstawione jako obiekty badz relacje. Nie ma to wigkszego znaczenia w procesach
weryfikacji, a prostota ich modelowania powoduje uniezaleznienie proponowanych metod od
modelu danych. Przechowywanie dodatkowych danych jest oczywiscie takze
optymalizowane.

Dla kazdej z przedstawionych powyzej metod obliczono zlozono$¢ pamigciowa
i obliczniowa.

Rozdziat 1l opisuje wykorzystanie metod weryfikacji w bazach nietemporalnych
i temporalnych opartych o czas rzeczywisty. Najlepsza metoda do zastosowania w przypadku
baz nietemporalnych jest PTLVerification. Jej podstawowa zaleta jest bardzo niska ztozonos¢
obliczeniowa 1 pamigciowa niezaleznie od stopnia skomplikowania formul. W przypadku
algorytmu FTLVerification ztozono$¢ pamigciowa jest wigksza a zlozonos$¢ obliczeniowa
drastycznie wzrasta przy weryfikacji formut ztozonych.

Temporalny model danych zachowuje cala histori¢ obiektow wraz z ich wartosciami z
przysztosci. Jako, ze nie jest rozpatrywany probabilistyczny model danych, ewentualne
wartosci z przysziosci musza by¢ pewne, aby zostaly umieszczone w temporalnej bazie
danych.

Przy tak zdefiniowanym modelu zmienia si¢ koncepcja transakcji. Rozdzial III
definiuje wigc insert, update 1 delete do zastosowania w temporalnym modelu danych. Te trzy
operacje moga operowac¢ na wartosciach obiektéw nie tylko w stanie terazniejszym, ale
rowniez w stanach réznych od terazniejszego. Tak wigc transakcja moze zaj$¢ nie tylko w
obecnym stanie bazy ale w dowolnym punkcie historii . Aby zweryfikowaé wigzy
integralnosci po zajsciu takiej transakcji przy uzyciu ktérego$ z tempralnych jezykéw zapytan,
nalezaloby sprawdzi¢ cala histori¢ bazy. Dzigki algorytmowi FTLStateVerification
uruchomionemu tylko w tym punkcie unika si¢ przegladania calej historii. Mozna z tego
wyciagna¢ wniosek, ze w wielu przypadkach wystarczy uruchomié ten algorytm jedynie w
tych punktach, w ktorych dziatala transakcja i to jeszcze przy zalozeniu, ze wartosci obiektu w
tych punktach moga co$ zmienié, jezeli chodzi o weryfikacj¢ formuly. Zysk na zlozonosci
obliczeniowej jest wigc ogromny.

W celu przetestowania poprawnosci metod zaproponowanych w rozprawie
doktorskiej, zostaly one zaimplementowane w S$rodowisku Visual C++ 6.0. Program
sprawadza poprawno$¢ formuly temporalnej, umozliwia utworzenie grafu takiej formuty,
proponuje wprowadzenie danych jej podformut atomowych w dowolnej ilosci stanéw oraz
przeprowadza weryfikacje¢ tej formuly na wprowadzanych wczesniej danych.

Najwigksze osiggnigcia pracy:

e Zbadanie logiki temporalnej z ograniczeniami metrycznymi oraz wprowadzenie
i udowodnienie nowych metod wnioskowania dla logiki temporalnej z operatorami
metrycznymi.

e Stworzenie kilku metod weryfikacji formul logiki temporalnej. Szczegdlnie metody
PTLVerification oraz StateVerification okazaly si¢ metodami bardzo wydajnymi ze
wzgledu na zlozono$¢ obliczeniowa 1 pamigciowa. Metoda MTLVerification nie jest tak
efektywna, ale moze mie¢ szerokie zastosowanie ze wzgledu na swojq sile ekspresji.
Metody weryfikacji sa niezalezne od modelu danych na ktérym operuja.

e Opracowanie efektywnej metody przechowywania dodatkowych informacji niezbednych w
procesie weryfikacji formut temporalnych.

e Wykorzystanie logiki trojwartosciowej do weryfikacji formut typu FTL i MTL - odejscie
od koncepcji potencjalnej spelnialnosci formul temporalnych.
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e Zapoczatkowanie prac nad problemem weryfikacji dynamicznych wigzow integralnosci w
temporalnych bazach danych.

e Znalezienie efektywnej metody weryfikacji dynamicznych wigzéw integralnosci w
temporalnym modelu baz danych opartym na czasie rzeczywistym polegajacej na omijaniu
sekwencji stanéw nie majacych wpltywu na warto$¢ weryfikowanej formuty.

Poréwnanie osiaggni¢tych wynikéw z innymi pracami oraz mozliwo$ci przyszlych badan

W niniejszej pracy skoncentrowano si¢ zasadniczo na badaniu dwodch obszardéw
wiedzy. Pierwszym z nich jest logika temporalna, a drugim dynamiczne wigzy integralnosci w
bazach danych. Ponizej opisano mozliwosci zastosowania wynikdw badan przeprowadzonych
w rozprawie w innych dziedzinach badawczych. Jest to jednocze$nie analiza poréwnawcza z
innymi pracami oraz nakreslenie nowych kierunkéw badan.

Weryfikacja formut temporalnych

Wyniki niniejszej pracy sa zasadniczym krokiem naprzéd w stosunku do prac
prowadzonych w Hannowerze ([Lipeck 1987], [Gertz i Lipeck 1995]). Podniesiona zostala
sifa ekspresji logiki temporalnej poprzez zastosowanie opertoréw metrycznych. Uzywane sa
wprawdzie grafy przej$¢, ale okazuje si¢, ze one same nie wystarczaja do poprawnego
wnioskowania. Wobec tego zdefiniowane zostaly wlasnosci wnioskowania, bedace podstawa
matematyczna do weryfikacji formut temporalnych z operatorami metrycznymi.

W [Gertz i Lipeck 1996] przedstawiona jest metoda automatycznego reagowania na
zalamanie wigzOw integralnosci. W pracy tej weryfikacja formul FTL oparte jest o grafy
przejs$¢, na podstawie ktorych tworzone sa triggery jako reakcje na ewentualne niespeinienie
formuly. W naszym przypadku sytuacja jest bardziej skomplikowana. Zatamanie wigzow
integralno$ci moze by¢ spowodowane nie tylko poprzez transakcje, ale takze poprzez
uplywajacy czas. Jezeli transakcja moze by¢ cofnigta, to ,,cofnigcie” upltywajacego czasu jest
niemozliwe. W zwiazku z tym takie wigzy integralnosci sa ,,nienaprawialne”. Tak przedstawia
si¢ ten problem w nietemporalnych bazach danych. Natomiast w modelu temporalnym mozna
pokusi¢ si¢ o modyfikacje¢ historii i w ten sposéb naprawi¢ wigzy integralnosci zalamane
uptywajacym czasem. Problem ten mozna pozostawi¢ jako przedmiot przysztych badan.

Metody weryfikacji formut temporalnych rozpatrzono takze w pracy [Sistla i Wolfson
1995]. Podstawa matematyczng tej pracy jest czasowy temporalny rachunek zdan (Timed
Propositional Temporal Logic) opisany w [Alur i Henzinger 1994]. Cecha charakterystyczng
tej logiki jest wystepowanie operatora freeze, ktdry umozliwia przypisanie wartosci dowolnej
zmiennej (database variable), a nastgpnie wykorzystanie tej zmiennej w formule. Metody
przedstawione w niniejszej rozprawie doktorskiej takze pozwalaja na wykorzystanie takiej
zmiennej.

Niech:
@1 = (Q>2x) since (x=Q)

Jezeli Q dowolne zapytanie zwracajace w wyniku liczbe rzeczywista, to by zweryfikowaé
formule @, nalezaloby zapamieta¢ zmienna X na tej samej zasadzie, na jakiej zapamigtywane
sa dodatkowe dane do weryfikacji dla metody MTL Verification.

Mozna takze weryfikowa¢ formuty temporalne w réznych stanach bazy.
Niech:
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@2 = [t]A = [t+3] (C until <s B) A [t+5]sometime_future <3 D

Formula @, przyjmie warto$¢ true, jezeli formula A jest spelniona w stanie o punkcie czasu ¢
oraz podformuta C until <5 B jest spelniona w punkcie t+3 a podformula sometime_future -3 D
w punkcie t+5. Formula taka moze by¢ weryfikowana za pomoca metody MTLVerifcation,
gdyz metoda ta zachowuje zweryfikowane wartosci podformul temporalnych w réznych
punktach czasu. Rowniez metoda FTLStateVerification jest w stanie zweryfikowac formule
@>. Wystarczy bowiem zmieni¢ punkt odniesienia t podformut temporalnych formuly @..

Praca [Sistla i Wolfson 1995] rozpatruje weryfikacj¢ formut logiki FTL i PTL, ale nie
umozliwia weryfikacji formul MTL. Wynika to z faktu, ze praca skupia si¢ gldwnie na
weryfikacji temporalnych trigger6w a nie dynamicznych wigzow integralnosci.

Chomicki w [Chomicki 1995] przedstawia metody weryfikacji dynamicznych
wigzOw integralnosci w oparciu logike temporalng pierwszego rzedu z wykorzystaniem
przesztych operatorow temporalnych. Jak to juz zostalo wspomniane w rozdziale I logika
pierwszego rzedu daje mozliwo$¢ stosowania kwantyfikatorow: uniwersalnego i
szczegdlowego. Jednak gtowne ograniczeniem pracy [Chomicki 1995] jest takie, ze wszystkie
podformuty weryfikowanej formuly musza by¢ niezalezne od dziedziny.

Prewarunki temporalne

Praca [Schwiderski i inn 1994] rozpatruje tzw. termporalne prewarunki zdarzen
(temporal preconditions). Prewarunki temporalne zdarzen, to formuly logiki PTL, ktore
warunkuja zajscie jakiego$ zdarzenia w bazie. Innymi slowy: zdarzenie lub sekwencja zdarzen
v moze zaj$¢ jedynie wtedy, gdy spetniona jest formula ¢ (¢ - formuta PTL). Mozna to
zapisa¢ W sposOb nastepujacy:

v — Q.

Warto zauwazy¢, ze zdarzenie y nie musi zaj$¢ nawet przy spelnionej formule ¢.
Warunek ¢ nie powoduje wigc zadnej akcji, lecz jest jedynie warunkiem poczatkowym zajscia
zdarzenia . Prewarunki temporalne sa alternatywa do wprowadzonych w rozdziale Il formut
postaci ¢y — @, gdzie y - zdarzenie, a @ - formula FTL. Wtedy, jezeli spelniona bylo y, to
musiata by¢ spelniona formuta ¢. Wobec tego najpierw byla okreslona prawdziwosé v, a
potem ¢.

W przypadku prewarunkéw temporalnych najpierw sprawdzana jest wartos$¢
(formuta typu PTL), a nastepnie spelnienie badzZ niespelnienie tej formuly okresla czy moze
zaj$¢ zdarzenie okreslone w .

Wprowadzone w rozdziale II metody weryfikacji logiki PTL z operatorami
metrycznymmi  doskonale nadaja si¢ do sprawdzania prawdziwos$ci prewarunkéw
temporalnych.

Temporalne wyzwalacze (temporal triggers)

W teorii baz danych wyzwalaczami (ang. triggers) nazywane sa procedury
uruchamiane jako reakcja na zdarzenie zachodzace w bazie. Bazy umozliwiajace stosowanie
wyzwalaczy nazywane s bazami aktywnymi. Wyzwalacz taki ma postac:

if Condition then Action
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Condition jest z wiasnosci formula logiczna, ktorej czes$ciami skladowymi sa
zdarzenia np. UPDATE, INSERT, DELETE itd., a Action jest jaka$ dowolng reakcja na
warunek. Moze to by¢ na przyklad usunigcie badz uaktualnienie jakiego$ obiektu z bazy,
wystanie wiadomosci powiadamiajacej uzytkownika o zaistniatym zdarzeniu itd.

Dzigki logice temporalnej pojecie wyzwalacza mozna znacznie rozszerzy¢ ([Sistla i
Wolfson 1995]). Warunkiem moze by¢ dowolna formuta temporalne opisujaca warunki na
przestrzeni sekwencji standw.

Przyktadem wyzwalacza moze by¢:

if @ then Action, gdzie @ jest formula temporalna, a Action dowolna reakcja na zdarzenie.

Jezeli @ jest formula typu PTL to zgodnie z rozwazaniami z rozdziatu II w punkcie
rozpatrywania (t) znana jest juz jej warto$¢. Wobec tego wyzwalacz odpalany jest w tym
punkcie.

W przypadku formut typu MTL lub FTL wartos¢ formuly w stanie k nie jest jeszcze
znana w tym stanie, wobec tego frigger moze by¢ odpalony z pewnym opdznieniem.

Logiki stosowane w tej pracy mozna z powodzeniem wykorzysta¢ jako warunkéw
wstepnych temporalnych wyzwalaczy. Jest to uzyskiwane przede wszystkim dzigki
zastosowaniu logiki z operatorami metrycznymi. Jedynie wtedy ma sens stosowanie logiki
FTL. Brak mozliwosci stosowania operatorow metrycznych przy formulach powoduje, ze
takie formuly sa czasami okreslone dopiero na koncu przedzialu rozpatrywania. Wobec tego
formuly takie nie bardzo nadaja si¢ jako warunki odpalania triggeréw.

Kolejnym problemem pojawiajacym si¢ przy okazji odpalania triggeréw jest problem
ich reaktywacji. Istnieja dwie mozliwosci. Pierwsza zaklada odpalanie triggeréw przy kazdej
warto$¢ prawdziwej formuly ¢. W przypadku drugim nastgpny stan po stanie, w ktdrym
odpalenie triggera miato miejsce, traktowany jest jako poczatek historii. Oczywiscie wybranie
ktoregos z tych podej$¢ zalez od konkretnego zastosowania. Algorytmy umozliwiaja
stosowanie zarowno pierwszego jak i drugiego podejscia.

Systemy czasu rzeczywistego

Jako systemy czasu rzeczywistego rozumie si¢ takie systemy, ktorych cecha krytyczna
jest czas wykonywanych operacji, ktére przekroczenie jest niedozwolone i moze doprowadzié
do katastrofy systemu. Jak opisuja prace [Vrbsky 1993] oraz [Vrbsky 1997], przykladem
takich operacji moga by¢ zapytania stawiane bazie systemu czasu rzeczywistego. Czasem
lepiej jest znale$¢ przyblizona odpowiedZ na zapytanie nie przekraczajac przy tym czasu
krytycznego, niz szuka¢ doktadnej odpowiedzi zbyt diugo.

Urzadzenia czasu rzeczywistego dysponuja niekiedy dos¢ malymi zasobami pamigci
stalej. Wobec tego stosowanie danych temporalnych moze fatwo doprowadzi¢ do
przepelnienia dostgpnej pamigci.

Te wymienione powody moga sklania¢ do zastosowania logiki temporalnej jako
najbardziej odpowiedniego jezyka temporalnych zapytan. Korzyscia plynaca z takiego
postepowania byloby mniejsze prawdopodobienistwo przekroczenia zasobow pamigciowych
jak réwniez mniejsze prawdopodobienistwo przekroczenia czasu krytycznego wykonywania
zapytan.

Temporalne bazy danych
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Druga czg$¢ rozdziatu III przedstawia metode¢ wykorzystania formut FTL do
weryfikacji dynamicznych wigzdw integralnosci w temporalnych bazach danych opartych o
czas rzeczywisty. Kierunek ten jest wlasciwie niezbadany. Tylko praca [Gertz i Lipeck 1995]
jest proba rozwiazania tego zagadnienia. Gertz i Lipeck korzystaja jednak z logiki FTL bez
operatorow metrycznych. W zwiazku z tym zastosowanie w niniejszej rozprawie logiki z
ograniczeniami metrycznymi jest pewnym krokiem naprzod na tym polu.

Interesujace byloby takze rozwazenie zastosowania weryfikacji opartej o logike
przedzialowa (ang. interval - based logic) w temporalnych bazach danych opartych o czas
rzeczywisty, co byloby bardziej zgodne z modelem danych takiej bazy. Rowniez ciekawe
bytoby zastosowanie rozgalezionej logiki temporalnej (ang. branching - time temporal logic).
Logika taka zaklada wystgpowanie rozgal¢zien opisujacych rézne przewidywane przyszlosci.
Byloby to semantycznie zgodne z probabilistycznym temporalnym modelem danych,
zaktadajacym wystegpowanie kilku przewidywalnych $ciezek rozwoju temporalnej bazy
danych.

Problemy te sa jednak na tyle obszerne, ze powinny by¢ kontynuowane w dalszych
badaniach naukowych.
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DODATEK A. WYBRANE PRAWA LOGIKI TEMPORALNE]J

Ponizszy dodatek przedstawia podstawowe prawa 1 aksjomaty logiki temporalne;j,
zaczerpnigte z pozycji []:

1. Prawa logiki FTL
1.1. Prawa dualnoSci:

a) always- future —@ < — sometime-future @
b) sometime- future ¢ < — always-future @
¢) next = < — next @

d) always-future sometime- future —¢ < — sometime-future always-future @
) sometime-future always- future —@ < — always-future sometime-future @

1.2.Prawa introspektywnoceci

a) always- future ¢ = @

b) @ = sometime- future @
c) @y until 2= @1 v @2

d) @2 = @; until @

1.3. Prawa idempotencji

a) always-future always- future ¢ < always-future @
b) sometime-future sometime- future ¢ < sometime-future @

¢) always-future sometime- future always-future sometime- future ¢ < always-future
sometime-future @

d) sometime-future always- future sometime-future always- future @ < sometime -future
always-future @

e) @ until (¢; until @2) < @ until @,
f) (@, until @))until @, < @, until @,

1.4 Prawa absorbcji

a) always-future sometime - future @ < sometime - future always-future sometime - future
¢ < always- future always-future sometime - future @ < always-future sometime - future
always-future sometime - future ¢ < sometime-future always-future always-future sometime
- future @
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b) sometime-future always- future ¢ < sometime-future sometime-future always -future @
& always- future sometime-future always-future @ < always-future sometime-future
sometime-future always-future @ < sometime-future always-future sometime-future always-
future @

1.5 Prawa rozdzielczoceci

a) always-future (@, A @) < always-future @; A always-future @,
b) sometime-future (¢; v @2) & sometime -future ¢; v sometime -future @,

¢) sometime-future always-future (¢; A @2) & sometime-future always-future @; A sometime-
future always-future @

d) always-future sometime-future (¢, v @,) < always-future sometime -future ¢; v always-
future sometime -future @,

e) next(Q; A @2) & next @ A next @,
) next(@; v @2) <& next @; v next @,

g) next(@; = @) & (next @1 = next @)
h) next(@; © @) < (next @; < next @2)

i) (¢1 A @) until @3 < @ until @3 A @, until @3
J) @1 until (92 v @3) < @; until @2 v @; until @3

1.6. Prawa rekursywnej r6wnowaznosci

Prawa rekursywnej réwnowazno$ci uzywane s3a do tworzenia graféw temporalnych w
rozdziale II.

a) always-future ¢ < @ A next always-future @,
b) sometime-future ¢ < @ v next sometime -future @,

c) ¢ until P2 @2V (@1 A next (¢ until @,))
2. Prawa logiki MTL

a) always-future @, v always-future ¢, < always-future (always-past @; v always-past ¢,)
sometime-future @; A sometime -future @, < sometime -future (sometime -past @; A
sometime -past ()

b) sometime-future always-future @; v sometime-future always-future ¢, < sometime-future
always-future (previous (@; since (Q1 A —@2)) V @2)

¢) always -future sometime-future @; A always -future sometime-future ¢, < always-future
sometime-future (previous (—@; since @2)) A @1)

d) always-future ¢ < always-future sometime-future (always-past )

e) always-future ¢ < sometime-future always-future (always-past @)

f) sometime-future ¢ < always-future sometime-future (sometime-past @)
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g) sometime-future ¢ < sometime-future always-future (sometime-past @)
h) @, until @, < sometime-future (¢; A previous always-past @,)
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DODATEK B. LOGIKA TROJWARTOSCIOWA

Przedstawiony dodatek przedstawia ,tabele prawd” podstawowych operatoréw logicznych :
-, A, Vv, &, = dla logiki trojwartosciowej wykorzystywanej przy weryfikacji formut FTL.

¢ - Q
true false
unknown |unknown
false true
a) negacja

= true unknown false
true true unknown false
unknown |true true unknown
false true true true
b) implikacja
v Itrue unknown false
true true true true
unknown |[true unknown unknown
false true unknown false
¢) alternatywa
A |true unknown false
true true unknown false
unknown |unknown unknown false
false false false false
d) koniunkcja
o Itrue unknown false
true true unknown false
unknown |unknown true unknown
false false unknown true

e) rownowaznos$¢

slicleka )
-~ Gtéowna &/
\V¥Z, S

7
@
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