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1 Einfiihrung

Es ist meist sehr aufwendig, Beweise so zu fithren, daf sie rein syntaktisch auf ihre Korrektheit
hin iiberpriift werden kénnen. Nahezu unmoglich ist es, derartige Beweise auch noch intuitiv
verstdndlich zu fithren, da viele fiir das Verstindnis unwesentliche Details den Blick auf das
Wesentliche verstellen.

DAWN' [11] wurde mit dem Ziel entwickelt, verteilte Algorithmen verstéindlich zu modellie-
ren und deren Korrektheit intuitiv versténdlich zu beweisen; trotzdem ist es moglich, Beweise
soweit auszufiihren, daf sie rein syntaktisch auf ihre Korrektheit iiberpriift werden kénnen. Aber
auch hier ist das Erstellen derartig detaillierter Beweise sehr aufwendig und niemand mochte
derartig langatmige Beweise wirklich lesen.

ILF? [3] wurde mit dem Ziel entwickelt, Beweise, die von einem Theorembeweiser automa-
tisch erzeugt wurden, aufzubereiten und anschaulich darzustellen. Dariiber hinaus erlaubt ILF
die Nutzung verschiedener Theorembeweiser — insbesondere kénnen so die Stérken der verschie-
denen Theorembeweiser kombiniert werden.

In dieser Vorstudie werden wir anhand eines einfachen Beispiels andeuten, wie ILF und
DAWN kombiniert eingesetzt werden kénnen, um die sich scheinbar widersprechenden Anfor-
derungen der intuitiven Verstindlichkeit und der syntaktisch iiberpriifbaren Korrektheit eines
Beweises zu kombinieren. Die Beweise werden in der temporalen Logik von DAWN auf relativ
hoher Abstraktionsebene gefiihrt; die fehlenden Details werden anschlieend ergénzt und mit
Hilfe von ILF automatisch bewiesen. Wir mufiten diese Details noch von Hand erginzen —
zukiinftig soll dies aber automatisch geschehen.

In dieser Vorstudie zeigen wir die Realisierbarkeit eines interaktiven Werkzeuges zum Bewei-
sen von verteilten Algorithmen mit Hilfe von automatischen Theorembeweisern. Insbesondere
deuten wir eine mogliche Schnittstelle zwischen DAWN und ILF an, die durch die generierten
Beweisaufgaben bestimmt wird. Diese Aufgaben lassen sich nach der Wahl von geeigneten Theo-
rien automatisch beweisen. Da die Beweisaufgaben auch in anderen Beispielen dhnlich einfach
sind, ist zu erwarten, daf sie sich im allgemeinen automatisch beweisen lassen. Dazu miissen

'DAWN ist ein Akronym fiir Distributed Algorithms’ Working Notation.
2ILF ist ein Akronym fiir Integrating Logical Functions.



jedoch geeignete Theorien und Strategien entwickelt werden, was einem lingerfristigen Projekt
vorbehalten bleibt.

2 DAWN: Ein Beispiel

In diesem Abschnitt stellen wir DAWN anhand eines Beispiels vor. Wir werden zeigen, wie ver-
teilte Algorithmen modelliert und ihre Eigenschaften beschrieben werden. Wir haben bewuf}t ein
sehr einfaches Beispiel ausgewéihlt, damit wir uns auf die Beschreibung des Zusammenspiels von
ILF und DAWN konzentrieren kénnen, und die fiir ILF generierten Beweisaufgaben iiberschau-
bar bleiben. Fiir ,echte” Beispiele von verteilten Algorithmen und eine Einfithrung in DAWN
verweisen wir auf [11, 10].

2.1 Modellierung

Ein verteilter Algorithmus wird in DAWN als Petrinetz? modelliert. Abbildung 1 zeigt einen
Algorithmus, in dem jeder Agent aus der Menge A die Zustidnde p, ¢ und r durchlauft; dabei
beeinfluflen sich die Agenten gegenseitig nicht. Initial befindet sich jeder Agent im Zustand p.
Ein moglicher Zustand ist in einem Petrinetz durch eine Stelle reprisentiert, die graphisch als
Kreis dargestellt ist; ein Agent z ist im Zustand p, wenn sich eine Marke z auf der Stelle p
befindet. Es konnen sich jedoch mehrere Marken (sogar mehrmals die gleiche Marke) auf einer
Stelle befinden; in unserem Beispiel kommt jeder Agent aus A auf der Stelle p genau einmal vor.
Die Ansammlung von Marken auf den verschiedenen Stellen nennen wir eine Markierung des
Petrinetzes; technisch konnen wir eine Stelle als eine Variable der Sorte Multimenge iiber den
Agenten interpretieren. Mégliche Ubergéinge von einer Markierungen zu einer anderen werden
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Abbildung 1: Ein einfacher Algorithmus

durch Transitionen reprisentiert, die graphisch als Quadrate dargestellt sind. Welche Verénde-
rung das Schalten einer Transition bewirkt, wird durch die Inschriften der Kanten zwischen den
Stellen und der entsprechenden Transition beschrieben — abhéngig von der Belegung der freien

3Unter einem Petrinetz verstehen wir in DAWN immer ein algebraisches Petrinetz wie es in [6] definiert ist.



Variablen. Beispielsweise kann Transition {1 mit der Belegung z = a schalten, wenn sich der
Agent a auf der Stelle p befindet; durch das Schalten wird Agent a von der Stelle p entfernt und
der Stelle ¢ hinzugefiigt. Fiir eine formale Definition der Schaltregel verweisen wir auf [6, 11].

2.2 Spezifikation

Die gewiinschten Eigenschaften eines Algorithmus werden in DAWN durch Formeln einer tempo-
ralen Logik formuliert. In diesen Formeln kommen die Stellen als multimengen-wertige Variablen
vor, die den Bezug zur Markierung des Petrinetzes herstellen. In unserem Beispiel betrachten
wir zwei Eigenschaften:

1. Immer wenn sich ein Agent z im Zustand p befindet, dann ist er nicht zugleich im Zustand
g- Dies wird durch die Invariante

Op(z) = —q(z)

ausgedriickt. Dabei beziehen sich p und ¢ auf die Stellen des Petrinetzes, und z ist eine
(implizit allquantifizierte) Variable der Sorte AGENT. Der Ausdruck p(z) ist wahr, wenn
das Element z mindestens einmal in der Multimenge p vorkommt.

2. Wenn sich ein Agent z im Zustand p befindet, wird er sich irgendwann zu einem spéteren
Zeitpunkt auch in dem Zustand r befinden. Dies wird durch die Leadsto-Aussage

p(z) > r(z)

ausgedriickt.

2.3 Verifikation

Die Giiltigkeit der beiden obigen Eigenschaften kénnen wir in DAWN durch einfache Beweisre-
geln nachweisen. Der Beweis fir O p(z) = —¢(z) sieht wie folgt aus:

(1) Op+gq+r=A S-Invariant:p+gq+r
(2) Op(z) = —q(z) Weakening (1)

Der Beweis ist aus numerierten Zeilen aufgebaut; nach der Nummer folgt die Eigenschaft die in
diesem Beweisschritt gezeigt wird; dann folgt das Argument fiir die Giiltigkeit der Eigenschaft.

Die erste Zeile besagt, dal p 4+ ¢ + 7 eine sogenannte S-Invariante ist, d.h. die Summe* aller
Marken auf den Stellen p, ¢ und r wird von keiner Transition durch das Schalten verdndert. Da
die Summe der Marken initial A ergibt, ist der Wert von p + ¢ + r immer A. Jeder, der etwas
Erfahrung mit Petrinetzen besitzt, wird sofort zustimmen, dafl p + ¢ + r eine S-Invariante des
Petrinetzes aus Abb. 1 ist — deshalb wird ein detaillierter Beweis nicht angegeben. Wir werden
aber im néichsten Abschnitt zeigen, wie mit Hilfe eines Theorembeweisers das Beweisargument
automatisch formal nachgepriift werden kann.

Die zweite Zeile des Beweises besagt, dafl p(z) = —¢(z) eine logische Konsequenz (eine Ab-
schwichung) von p + ¢+ r = A ist. Denn wir wissen, daf} jeder Agent aus A auf den Stellen p, ¢
und 7 insgesamt genau einmal vorkommt; wenn sich Agent z also auf der Stelle p befindet (d.h.

“Das Symbol + bezeichnet hier die Summe von Multimengen.



wenn p(z) gilt), kann z nicht auBerdem auf der Stelle ¢ vorkommen (d.h. es gilt —¢(z)). Auch
diese Argumentation ist intuitiv nachvollziehbar — deshalb wird dieses Argument nicht im De-
tail ausgefiihrt. Wieder werden wir im néchsten Abschnitt zeigen, wie man diese Argumentation
automatisch mit Hilfe eines Theorembeweisers formal iiberpriifen kann.

Der Beweis fiir p(z) > r(z) sieht wie folgt aus (damit wir uns in Abschnitt 3 auf die einzelnen
Beweiszeilen beziehen kénnen, numerieren wir sie fortlaufend):

(z) > ¢q(z) Progress:t1
g(z) > r(z) Progress:t2
(z) > r(z) Transitivity (3), (4)

Die Zeile (3) dieses Beweises sagt, dal wir die Eigenschaft p(z) > ¢(z) unmittelbar am Netz
ablesen kénnen; denn wenn p(z) gilt, kann Transition ¢1 schalten; nach dem Schalten gilt ¢(z).
Auflerdem sehen wir sofort, dafi das Schalten von ¢1 durch keine andere (in Konflikt stehende
Transition) verhindert werden kann. Auch hier sparen wir uns zunéichst weitere formale Argu-
mente. Die Zeile (4) ist analog zu Zeile (3).

Die Zeile (5) kombiniert die in Zeilen (3) und (4) bewiesenen Leadsto-Eigenschaften transitiv.
Die Korrektheit dieser Regelanwendung kann rein syntaktisch iiberpriift werden.

3 Beweisaufgaben

Die im vorangegangenen Abschnitt dargestellten Beweise sind mit etwas Ubung unmittelbar
nachvollziehbar; in diesem Beispiel besteht auch kaum die Gefahr, dafl wesentliche Beweisargu-
mente fehlen. Bei lingeren und ggf. komplizierteren Beweisen ist diese Gefahr allerdings gegeben
— im schlimmsten Falle stimmen einige der einfachen Argumente nicht. Fiir diese Félle ist es
sinnvoll, die Korrektheit der Beweisargumente formal nachzupriifen.

Wir zeigen nun anhand des Beweises aus Abschnitt 2.3, wie eine formale Uberpriifung der
einzelnen Beweisschritte aussicht. Wir haben diese Uberpriifungen alle mit ILF automatisch
durchgefiihrt; in Abschnitt 4 werden wir ein automatisch mit ILF bewiesenes Argument ausfiihr-
licher darstellen. Bei den anderen Argumenten geben wir nur an, welcher Theorembeweiser beim
Beweisen erfolgreich war und wie lange er dafiir gebraucht hat (auf einer Sun Sparc 2).

Wir gehen nun die einzelnen Beweisschritte nochmals durch und geben jeweils die fiir die
formale Korrektheit zu iiberpriifenden Beweisaufgaben an.

3.1 S-Invarianten

S-Invarianten sind ein klassisches Konzept zur Verifikation von Eigenschaften von Petrinetzen.
Ublicherweise werden S-Invarianten mit linear-algebraischen Techniken formuliert und verifi-
ziert. Fiir den Einsatz in DAWN ist jedoch die Formulierung mit Hilfe von Termen zweckméBi-
ger [8, 11]. Um zu iiberpriifen, ob ein Term eine S-Invariante eines Petrinetzes ist, wird fiir jede
Transition des Petrinetzes eine Gleichung generiert, deren Giiltigkeit iiberpriift werden muf}. Die
Gleichung fiir einen Term « und eine Transition ¢ ist u1 = ug, wobei u; aus u dadurch entsteht,
daB fiir jedes Vorkommen eines Stellensymbols s in u die Inschrift der Kante von der Stelle s
zur Transition ¢ eingesetzt wird (und [] fiir die leere Multimenge, wenn keine solche Kante exi-
stiert); uy entsteht aus u durch entsprechende Ersetzung durch die Inschriften der ausgehenden



Kanten. Fiir den Beweisschritt (1) ergeben sich also die drei folgenden Beweisaufgaben (fiir jede
Transition des Petrinetzes eine):

(1LY [zl +0+0 = D+I[=]+]
(1.2) [+[z]+] = [+ +I[z]
(1.3) J+0+[e] = [e]+0+1

Wenn diese drei Gleichungen giiltig sind, ist der Term p+ g+ r eine S-Invariante des Petrinetzes
aus Abb. 1. Fiir die Uberpriifung des Beweisschrittes (1) bleibt zu zeigen, daf der Wert von
p+ g+ in der initialen Markierung tatséichlich A ist. Dies wird durch eine weitere Beweisaufgabe
formalisiert:

(14) A+]+] = 4

Auf der linken Seite dieser Gleichung wird in p + ¢ + r jedes Stellensymbol durch die initiale
Markierung der entsprechenden Stelle ersetzt; auf der rechten Seite steht der erwartete Wert.
Die Gleichungen (1.1)—(1.4) sind offensichtlich giiltig; wir haben sie dennoch mit Hilfe von ILF
automatisch iiberpriift, um den Aufwand dafiir abschétzen zu kénnen. Fiir alle Beweisaufgaben
wurde ein Beweis von dem in ILF integrierten Gleichheitsbeweiser DISCOUNT [4] gefunden:
(1.1) in 1.46 Sekunden, (1.2) in 0.77 Sekunden, (1.3) in 0.9 Sekunden und (1.4) in 1.24 Sekunden.

3.2 Abschwichung

Die Abschwichungs-Regel erlaubt es, eine bereits bewiesene Invariante O ¢ abzuschwéchen; d.h.
durch O zu ersetzen, wenn 1 aus ¢ logisch folgt. Dazu muf} die Giiltigkeit der Implikation
(p = 1) tiberpriift werden.

Die Beweisaufgabe, die sich aus Zeile (2) des Beweises ergibt, ist also:

21 (p+g+r=4)=(p(z) = ~q(2))

Bei der Uberpriifung dieser Beweisaufgabe muf natiirlich ausgenutzt werden, dafl A eine Menge
ist (d.h. daB jedes Element in A genau einmal vorkommt). Im allgemeinen miissen Annahmen
iiber den zugrundeliegenden Datentyp, die im Petrinetzmodell des Algorithmus formuliert sind,
dem automatischen Theorembeweisern in Form von Theorien zur Verfiigung gestellt werden.

Ein Beweis fiir diese Beweisaufgabe wurde durch den in ILF integrierten Theorembeweiser
SPASS [12] in 7.89 Sekunden gefunden.

3.3 Progress

In den Beweisschritten (3) und (4) haben wir ausgenutzt, dafl eine Leadsto-Aussage unmittel-
bar durch das Schalten einer Transition ¢ bewiesen werden kann. Die Regel dafiir nennen wir
Progress-Regel. Fiir die korrekte Anwendung der Regel (3) miissen die folgenden Beweisaufgaben
iibepriift werden, wobei z, ¥ und z Variablen der Sorte AGENT sind:

(3.1) (g + [=])(=)
(3.2) p() >] ]
]

[z
> [z] A

> [yl A
(33) - EIz.zE[a:]/\ZE[ZU]/\

~([z] = [yl A [=] = [y])



Eine detaillierte Motivation fiir diese Beweisaufgaben kénnen wir hier nicht geben; sie entstehen
rein syntaktisch aus der Progress-Regel [11], wenn die Abkiirzungen fiir Zusicherungen, Akti-
viertheit und Konflikte aufgelost werden (mit o = p(z), ¢’ = q(z), x¢ = false). Wir geben hier
nur kurz die wesentliche Idee der einzelnen Beweisaufgaben an. Die Aussage (3.1) besagt, daf§
nach dem Schalten von 1 die Aussage g(z) gilt; dies entspricht der Zusicherung® {true}t1{q(z)}.
Die Aussage (3.2) besagt, daf§ die Transition 1 aktiviert ist, wenn p(z) gilt; dies entspricht der
Aussage p(z) = ENABLED(#1). Die Aussage (3.3) besagt, da§ die Transition ¢1 mit keiner
anderen Transition in Konflikt steht (auch nicht mit sich selbst in einem anderen Modus) —
deshalb schaltet die Transition irgendwann.

Ein Bewelis fiir die Aufgabe (3.1) wurde durch den in ILF integrierten Beweiser SETHEOQ [5]
in 0.29 Sekunden gefunden. Der zugehérige von ILF aufbereitete Beweis wird in Abschnitt 4
diskutiert. Der Beweis fiir Aufgabe (3.2) wurde von SPASS in 11.95 Sekunden und der Beweis
fiir Aufgabe (3.3) wurde in 1.49 Sekunden gefunden.

Die Beweisaufgaben fiir den Beweisschritt (4) sind ganz analog zu denen aus Schritt (3). Wir
werden sie hier deshalb nicht betrachten.

3.4 Transitivitit

Aus dem Beweisschritt (5) entstehen keine weiteren Beweisaufgaben, die mit Hilfe eines Theo-
rembeweisers iiberpriift werden miifiten. Es ist lediglich die syntaktisch korrekte Anwendung der
Regel fiir die Transitivitédt von Leadsto-Aussagen zu iiberpriifen:

> P>y
> x

Fiir ¢ = p(z), ¥ = ¢(z) und x = r(z) entsprechen die als Voraussetzung angegebenen Zeilen
(4) und (5) genau den Voraussetzungen der Regeln und die Zeile (5) der SchluBfolgerung der
Regel.

3.5 Zusammenfassung

In diesem Abschnitt haben wir gezeigt, wie man die korrekte Anwendung der Beweisregeln von
DAWN auf das Uberpriifen von Zustandsaussagen zuriickfithren (bzw. rein syntaktisch iiber-
priifen) kann; wie diese Beweisaufgaben mit Hilfe von ILF automatisch iiberpriift werden konnen,
werden wir im folgenden Abschnitt anhand der Aufgabe (3.1) zeigen.

In DAWN gibt es natiirlich wesentlich mehr Regeln als in unserem Beispiel vorkommen; die
zugehorigen Beweisaufgaben besitzen aber immer eine dhnliche Charakteristik — auch wenn
manche Regeln deutlich komplizierter sind als die hier dargestellten Regeln. Die hier beschrie-
benen Beweisaufgaben stellen damit eine gute Schnittstelle zwischen DAWN und ILF dar.

Im Hinblick auf ein Werkzeug zum interaktiven Beweisen von verteilten Algorithmen ist noch
ein weiterer Frage wichtig: Was passiert, wenn der Theorembeweiser (bzw. ILF) die Korrektheit
einer Beweisaufgabe nicht in vertretbarer Zeit nachweisen kann — bzw. die Beweisaufgabe fal-
sifiziert? In diesem Falle mufl der Benutzer darauf hingewiesen werden, daf§ er moglicherweise
einen Fehler gemacht hat. Da jede der generierten Beweisaufgaben eine intuitive Interpretation
besitzt, konnen wir dem Benutzer gezielte Hinweise zur Korrektur des Beweises — bzw. des

5Streng genommen miifite hier sogar {true}tl, id{q(z)} stehen, wobei id den Modus beschreibt, in dem die
Transition schaltet. Dies ist aber in dieser Vorstudie nicht von Bedeutung.



Algorithmus’ — geben. Wenn beispielsweise Aufgabe (1.1) nicht bewiesen werden kann, ist klar,
daB die Transition ¢1 die S-Invariante verletzt. Wenn Aufgabe (3.2) nicht bewiesen werden kann,
ist die Transition ¢1 nicht in allen Fallen aktiviert und kann deshalb nicht in allen gewiinschten
Fillen schalten. Diese Moglichkeit der ,Riickinterpretation“ der Beweisaufgaben ist fiir einen
interaktiven Beweiser sehr wichtig.

4 Nachweis der Teilaufgaben mit Hilfe von ILF

Die in Abschnitt 3 generierten Teilaufgaben (1.1)—(3.3) behaupten Eigenschaften iiber allgemein
bekannte, mathematische Objekte wie Mengen, Multimengen, natiirliche Zahlen. Der Nach-
weis solcher Behauptungen verlangt lediglich die Kenntnis mathematischer Zusammenhénge,
der DAWN-Kalkiil mit seinen Schlufiregeln spielt hierfiir keine Rolle.

Als Grundlage fiir die Arbeit der automatischen Theorembeweiser kann deshalb eine allge-
meine Theorembibliothek aus der Mathematik dienen. Wir haben die mathematische Bibliothek
der Spezifikationssprache Z, Mathematical Tool-kit, zur formalen Grundlage unserer Beweise
von (1.1)—(3.3) gemacht. Alle in den automatisch gefundenen Beweisen als Axiom genutzten
Voraussetzungen entstammen dem Tool-kit.

Wir prisentieren zuniichst exemplarisch den von SETHEO gefundenen Beweis von (3.1), wie
er in aufbereiteter Form von ILF an den Nutzer geliefert wird. Danach gehen wir auf offene sowie
schon geloste Probleme ein, die beim Umgang mit automatischen Beweisern auftreten konnen.

Axiom 4.1 (def(W)) V Par ¥ Bag ¥ Bagy VY Z; Bag W Bagi§Z1 = Bag{Z, + Bag:1fZ;.
Axiom 4.2 (prop(=)) V81 VS S1 =852 — S = 5.
Axiom 4.3 (refli(<)) VN N <N.
Axiom 4.4 (def([...])) YNy YNy YNy [Ni,..., NoJiN; =1 > Ny < Ny A Ny < No.
Axiom 4.5 (one_greater_zero) 1 > 0.
Axiom 4.6 (prop(=)) Y71 VZo YNy Zy = Zo — (Z1 > Ny — Zp > Ny).
Axiom 4.7 (prop(+)) VN VN; Ny >0 — N + Ny > 0.
Axiom 4.8 (def(bagelement)) V Par ¥ Bag ¥ Z; (Bag)(Z:) <> BaghZ; > 0.
Theorem 4.1 (task3.1) V 7 (¢ W[Z1])(Z1)-

Prooff. We show directly that

(¢@ [er])(er)- (1)

Because of def (W) and by prop(=) gflcr + [c1]fer = g W [e1]ffei. Because of refl(<) and
by def([...]) [a1]fcr = 1. Hence by prop(=) 1 = [c1]fc1. Hence by prop(=) and since 1 > 0
[c1]fcr > 0. Hence by prop(+) qfici + [c1]fcr > 0. Therefore by prop(=) g W [c1]ic; > 0. Hence
by def (bagelement) (q W [c1])(c1). Thus we have completed the proof of (1).

SSETHEO and ILF



Prinzipiell sind folgende Etappen von der gestellten Aufgabe bis zum aufbereiteten Beweis
bei der maschinellen Verifikation zu bewéltigen:

Uberfiihrung der Aufgaben in das Format der benutzten Beweiser

Die im Tool-kit in Z-Syntax aufgefithrten Axiome miissen zunichst in ungetypte For-
meln der Pridikatenlogik 1. Stufe iibersetzt werden, da momentan automatische Theo-
rembeweiser mit getypter Logik nicht umgehen kénnen. Dieser Transformationsprozefl ge-
schieht in zwei Stufen. Relativ problemlos ist eine Transformation benétigter Z-Ausdriicke
in eine getypte priddikatenlogische Sprache zu bewerkstelligen; bei uns fungiert die ILF-
Eingabesprache als Zielsprache. Eine nihere Betrachtung zu diesem Thema findet sich
in [1]. Fiir die noch offene Uberfiihrung von getypter in ungetypte Pridikatenlogik ste-
hen innerhalb von ILF mehrere Routinen zur Verfiigung, die auf Termcodierungs- bzw.
Relativierungsverfahren [9] beruhen.

Die Umsetzung der so erhaltenden ungetypten Theorie in Eingabefiles der einzelnen Be-
weiser kann danach vollautomatisch von ILF vorgenommen werden. Zu beachten ist hier,
daB ILF dabei noch weitere Transformationsschritte (Klausifizierung, Ergénzung logischer
Axiome) vornimmt, um den durchaus vielfiltigen Anforderungen der einzelnen Beweiser
an das Format ihrer Eingabefiles gerecht zu werden.

Auswahl einer relevanten Teiltheorie
Ein grofies, noch ungelostes Problem in der Deduktion ist die Einschrénkung der relevanten
Theorie. Bei unseren Beispielen war eine manuelle Theorieauswahl nétig, damit der Such-
raum der automatischen Beweiser nicht explodiert. Alle im Abschnitt 3 zitierten Zeiten fiir
die Beweissuche beziehen sich auf Beweisversuche mit optimaler Theorieeinschrinkung.

Aufbereitung des Beweises
Eine nutzergerechte Aufbereitung der Beweise ist nach unserer Erfahrung sehr wichtig,
nicht zuletzt wegen der Moglichkeit, auf diese Weise eventuell vorhandene Inkonsistenzen
innerhalb des DAWN-Beweises aufzuspiiren.

Der ILF-Nutzer kann durch Angabe sogenannter Tex-Ops die Darstellung von Beweis-
strukturen und Symbolen der Theorie seinen Vorstellungen anpassen; fiir eine eingehende
Beschreibung der dabei angewandten Techniken verweisen wir auf [2]. Die hier dargebo-
tene Aufbereitung orientiert sich an der Symbolwahl, wie sie im Tool-kit der Sprache Z
iiblich ist. Insbesondere wurde hier als Symbol zur Multimengenvereinigung & anstatt +
gewéahlt.

Da es sich bei dem aufbereiteten Beweis um einen maschinell gefundenen und formalen
handelt, wird es trotz guter Tex-Ops dem Nutzer allgemein schwerfallen, diesen Beweis
genau zu verfolgen und wirklich zu verstehen.

Der Nutzer kann sich aber sehr schnell und ohne nennenswerten Aufwand davon iiberzeu-
gen, welche Axiome fiir einen formalen Beweis denn wirklich benotigt werden. Sollte bei-
spielsweise die Axiomenmenge leer sein, so ist dies ein ernstzunehmender Hinweis darauf,
dafl die Behauptung widerspriichlich ist und sich Fehler in die Spezifikation eingeschlichen
haben.



5 Ausblick

In dieser Vorstudie haben wir anhand eines einfachen Beispiels gezeigt, wie man mit Hilfe von
ILF und DAWN die Korrektheit eines verteilten Algorithmus’ intuitiv und dennoch vollstindig
formal nachweisen kann. Alle in den Abschnitten 3 und 4 beschriebenen Aufgaben konnen dabei
von einem Werkzeug automatisch durchgefithrt werden. Da jede einzelne Beweisaufgabe eine
intuitive Interpretation besitzt, ist eine Interaktion mit dem Anwender auf der intuitiven Ebene
moglich (beispielsweise, beim Hinweis auf Fehler in DAWN-Beweisen). Ein solches interaktives
Werkzeug werden wir in einem ldngerfristigen Projekt entwickeln — das Ziel dieser Vorstudie
war der Nachweis der Realisierbarkeit dieses Werkzeugs.
Bei der Realisierung dieses Werkzeugs miissen die folgenden Aufgaben bearbeitet werden:

e Wahl der richtigen Abstraktionsebene fiir die Beweisregeln von DAWN, so daB alle daraus
resultierenden Beweisaufgaben von einem Theorembeweiser automatisch bewiesen werden
konnen.

e Automatisierung der Generierung von Beweisaufgaben aus einem Beweisschritt und dem
zugehorigen Petrinetz und Zuordnung einer intuitiven Interpretation zu jeder Beweisauf-
gabe.

e Zusammenstellung von Theorien (insbes. fir Mengen und Multimengen), die das vollau-
tomatische Beweisen der Beweisaufgaben erlauben.

e Entwicklung von geeigneten Strategien fiir die Theorembeweiser und ggf. Auswahl der am
besten geeigneten Theorembeweiser fiir bestimmte Klassen von Beweisaufgaben.

Diese Aufgaben miissen zuniichst anhand einer etwas grofieren Fallstudie (z.B. des Echo-Algo-
rithmus’ [7]) von Hand durchgefiihrt werden und dann verallgemeinert werden. Dann kann die
Generierung der Beweisaufgaben automatisiert werden. Spéter konnen die Beweisschritte in
DAWN in dem Mafle vergrofert werden (und damit die Kompliziertheit der zugehorigen Be-
weisaufgaben), wie die Theorien und Strategien fiir die Theorembeweiser verbessert und an die
spezifischen Erfordernisse in diesem Werkzeug angepafit werden.

Mit dem so entstandenen Werkzeug konnen verteilte Algorithmen interaktiv bewiesen wer-
den; das Finden der zentralen Beweisidee und ihre Formulierung in der temporalen Logik von
DAWN bleibt aber weiterhin dem Benutzer vorbehalten.
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