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Zusammenfassung 
 
Diese Arbeit beschreibt einen in der Praxis bereits vielfach erprobten, besonders leistungsfä-
higen Ansatz zur Verifikation digitaler Schaltungsentwürfe. Der Ansatz ist im Hinblick auf 
die Schaltungsqualität nach der Verifikation, als auch in Bezug auf den Verifikationsaufwand 
der simulationsbasierten Schaltungsverifikation deutlich überlegen.  
 
Die Arbeit überträgt zunächst das Paradigma der transaktionsbasierten Verifikation aus der 
Simulation in die formale Verifikation. Ein Ergebnis dieser Übertragung ist eine bestimmte 
Form von formalen Eigenschaften, die Operationseigenschaften genannt werden. Schaltungen 
werden mit Operationseigenschaften untersucht durch Interval Property Checking, einer be-
sonders leistungsfähigen SAT-basierten funktionalen Verifikation. Dadurch können Schaltun-
gen untersucht werden, die sonst als zu komplex für formale Verifikation gelten. Ferner be-
schreibt diese Arbeit ein für Mengen von Operationseigenschaften geeignetes Werkzeug, das 
alle Verifikationslücken aufdeckt, komplexitätsmäßig mit den Fähigkeiten der IPC-basierten 
Schaltungsuntersuchung Schritt hält und als Vollständigkeitprüfer bezeichnet wird. Die Me-
thodik der Operationseigenschaften und die Technologie des IPC-basierten Eigenschaftsprü-
fers und des Vollständigkeitsprüfers gehen eine vorteilhafte Symbiose zum Vorteil der funk-
tionalen Verifikation digitaler Schaltungen ein.  Darauf aufbauend wird ein Verfahren zur 
lückenlosen Überprüfung der Verschaltung derartig verifizierter Module entwickelt, das aus 
den Theorien zur Modellierung digitaler Systeme abgeleitet ist. 
 
Der in dieser Arbeit vorgestellte Ansatz hat in vielen kommerziellen Anwendungsprojekten 
unter Beweis gestellt, dass er den Namen "vollständige funktionale Verifikation" zu Recht 
trägt, weil in diesen Anwendungsprojekten nach dem Erreichen eines durch die Vollständig-
keitsprüfung wohldefinierten Abschlusses keine Fehler mehr gefunden wurden. Der Ansatz 
wird von OneSpin Solutions GmbH unter dem Namen "Operation Based Verification" und 
"Gap Free Verification" vermarktet.  
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1 Vorwort 

Diese Arbeit ist in einem industriellen Umfeld entstanden, zunächst bei der zentralen For-
schung und Entwicklung der Siemens AG, dann bei Infineon, und schließlich in dem Startup 
OneSpin Solutions GmbH, der diese Ideen unter den Schlagworten "Operation Based Verifi-
cation" und "Gap Free Verification" weiterentwickelt und vermarktet.  

Dies hat dazu geführt, dass viele Ideen dieser Arbeit intensiv geprüft sind. Ohne den überzeu-
genden Ausgang von Pilotprojekten bis hin zum kommerziellen Einsatz hätte ich nie die 
Chance zur Ausarbeitung der vollständigen funktionalen Verifikation erhalten. An diesen Pro-
jekten haben unsere Kunden, sowohl die internen in unseren Siemens- und Infineonzeiten, als 
auch die echten Kunden großen Anteil gehabt. Ich bin ihnen dankbar für ihre Herausforde-
rungen, für die Einsichten, die sie mir in ihre Vorgehensweisen vermittelten, und manchmal 
auch für die Begeisterung, mit der sie unsere Ergebnisse zur Kenntnis nahmen, obwohl diese 
Ergebnisse ja in den allermeisten Fällen Fehler in ihren Schaltungsentwürfen aufdeckten und 
zu zusätzlicher Arbeit führten.  

Die hier vorgestellten Arbeiten sind in einem hochkarätigen Umfeld entstanden. So konnte ich 
auf einer hochklassigen Technologie aufsetzen, die viele Mütter und Väter hat. Sie einzeln zu 
nennen, würde den Rahmen dieses Vorworts sprengen.  

Unsere Frontendleute entwickelten und betreuen die präzisen und leistungsfähigen Pro-
grammteile zum Einlesen der Schaltungen, die mit allen Finessen und allen Größen der ihnen 
vorgelegten RTL-Beschreibungen zurechtkommen. Die in unserer Beweisergruppe entwickel-
ten Werkzeuge rechnen wir zu den weltweit leistungsfähigsten. Sie haben uns in einer Weise 
verwöhnt, dass wir heutzutage selbst bei großen Schaltungen ungeduldig werden, wenn ein 
Beweis mal länger braucht als 5 Minuten. Eine ganz wichtige Entwicklungsaufgabe für ein 
formales Verifikationswerkzeug besteht in der Aufbereitung von Benutzereingaben und in der 
intuitiven Rückmeldung über die Beweisergebnisse. Die damit befassten Kollegen haben ein 
angenehm und effizient zu bedienendes Produkt geschaffen, das mit höchsten Komplexitäts-
anforderungen zurecht kommt. All diesem wurde gleichsam als Krone ein professionelles 
graphisches Benutzerinterface aufgesetzt, das die Funktionalität auf leicht verständliche Wei-
se darbietet. All diese in dem Produkt OneSpin 360 MV vereinigte Technologie stand mir zur 
Verfügung, um die hier vorgestellten Ideen zu entwickeln, die ihrerseits dann wieder das Pro-
dukt beeinflussten. Dafür bin ich den Entwicklern dankbar.  

Neben den Entwicklern danke ich Sven Beyer, Martin Freibothe, Steven Obua, Jens Schön-
herr und Sebastian Skalberg, die mit mir in der Gruppe für Methodik, Technologie und fort-
geschrittene Anwendungen der OneSpin Solutions GmbH sind oder waren, für ihre Ideen, 
Rückmeldungen, intensiven Diskussionen und  Weiterentwicklungen. Weitere fruchtbare 
Diskussionen führte ich mit unseren akademischen Kooperationspartnern. Darunter danke ich 
besonders Professor Wolfgang Kunz für die technisch-wissenschaftlichen Diskussionen, für 
die Unterstützung dieser Arbeit und für die Rückmeldungen als Doktorvater. Auch Dominik 
Stoffel danke ich für seine vielen Hinweise.  

Die Arbeiten wurden durch das Bundesministerium für Forschung und Entwicklung im Rah-
men der Forschungsprojekte VALSE, Herkules und Verisoft gefördert, die auch unsere Kon-
takte in die akademische Welt unterstützten.  
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Dieses fruchtbare hochkarätige Umfeld geht auf Professor Wolfram Büttner zurück. Sein stra-
tegisches Geschick und tiefe technische Einsicht hat viele von uns bewogen, in diesem Auf-
gabenfeld zu arbeiten. Er hielt diese Arbeitsgruppe über 10 Jahre unter sehr wechselhaften 
Bedingungen zusammen und gab immer wieder die zentralen Denkanstöße. Dies gipfelte in 
der von ihm gegründeten OneSpin Solutions GmbH. Sein Anteil an dieser Arbeit geht aber 
weit über das Geschäftliche hinaus. Vielmehr hat er mir in unzähligen Gesprächen und bei 
vielen gemeinsamen Mittagessen geholfen, die Gedanken zu entwickeln und auf den Punkt zu 
bringen, sowie die Technologie in ihrer praktischen Relevanz einzuschätzen. Dafür danke ich 
ihm, genauso wie für seine Anregung zu dieser Arbeit, die vielen Rückmeldungen, auch zu 
Vorversionen, sowie insgesamt für ihre Betreuung.  

Der heutigen Firmenleitung von OneSpin Solutions danke ich für die Unterstützung und 
Rücksichtnahme während der Anfertigung dieser Arbeit, insbesondere Michael Siegel für 
seine hilfreichen Kommentare.  

Eine Konsequenz des industriellen Umfelds, in dem diese Arbeit entstand, ist der Patent-
schutz, der für einige der Konzepte und Erfindungen erwirkt oder beantragt wurde, die mit 
dieser Arbeit in Beziehung stehen, so z.B. für den Vollständigkeitsprüfer [Busch/Bormann 
2005] und die Generierung vollständiger Eigenschaftssätze zur Verifikation von Prozessor-
architekturen gegen Prozessorpipelines [Bormann/Beyer/Skalberg 2006]. Ich muss darauf 
hinweisen, dass die unautorisierte Verwendung der patentierten Anteile dieser Arbeit zu For-
schungszwecken oder in der industriellen Anwendung eine Patentrechtsverletzung darstellt, 
die rechtliche Konsequenzen hätte.  

Eine Firma wie OneSpin Solutions GmbH arbeitet getrieben von echten und antizipierten 
Kundenwünschen. Ich möchte deswegen betonen, dass ich diese Arbeit unabhängig von der 
Firmenmeinung und -strategie geschrieben habe. Die hier veröffentlichten Einschätzungen, 
Meinungen und Schlussfolgerungen sind meine eigenen und sind unabhängig von der offiziel-
len Linie der OneSpin Solutions GmbH aufgestellt worden. Entsprechend macht diese Arbeit 
auch keine Aussagen über Entwicklungsplanungen oder Ziele der Fima OneSpin Solutions 
GmbH.  

Meine Familie hat während der Anfertigung dieser Arbeit noch mehr auf Ehemann und Vater 
verzichten müssen, als vorher schon, und hin und wieder auch noch Berichte über besonders 
guten oder auch besonders mangelhaften Fortschritt ertragen müssen. Beate, Ines und Joachim 
danke ich für Geduld, Nachsicht und Unterstützung.  
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2 Funktionale Verifikation  

2.1 Formale Verifikation und das Verification Gap 
Die Klage über das “verification gap” begleitet die Halbleiterindustrie seit mindestens 15 Jah-
ren. Konkret bedeutet diese Klage, dass heutzutage ca. 70% der R&D-Kosten für einen ASIC 
nicht für den eigentlichen Schaltungsentwurf, sondern für die Verifikation, d.h. die Qualitäts-
sicherung des Entwurfs, aufgewandt werden. Trotz der enormen Kosten ist der Erfolg der 
Verifikation eher bescheiden: In jedem ASIC-Projekt kommt es durchschnittlich 1.7 mal zu 
der Situation, dass die schon eingerichtete Fertigung gestoppt werden muss, weil sich der 
ASIC als fehlerhaft erweist, und die Fertigungsunterlagen abgeändert werden müssen. Solche 
Abänderungen werden Respins genannt, und ihre Kosten liegen bei der heutigen Technologie 
mit Strukturgrößen von 45 bis 65 nm leicht im Bereich von 1 Mio. Euro. Diese hohe Rate an 
Fehlschlägen ist kein Wunder, wenn man bedenkt, dass das Hauptarbeitspferd der Verifikati-
on immer noch Simulation ist, in der die Simulationsmodelle rund 1 Mio. mal langsamer ab-
laufen als die fertigen Chips. Auch wenn viele Rechner Monate lang mit Simulationen be-
schäftigt sind, werden während der gesamten Verifikationsphase nur einige Minuten der Le-
benszeit eines Bausteins untersucht. Dass dabei nicht alle kritischen Situationen ausprobiert 
werden können und funktionale Fehler im Design verbleiben, ist dann nicht mehr erstaunlich.  
 
Die Probleme kulminieren besonders in der funktionalen Verifikation. Diese soll sicherstel-
len, dass die einem Endkunden zu Verfügung gestellte Nutzfunktion richtig ist und betrachtet 
nicht physikalische Störeffekte oder Fehler bei dem Einbringen fertigungsspezifischer Funk-
tionalität wie Testlogik, Clock-Tree-Balancing etc.  
 
Fast genauso alt wie die Klage über das verification gap ist der Traum, dass formale Verifika-
tion das Gap schließen könne, oder doch zumindest helfen könne, es weniger stark klaffen zu 
lassen. Und tatsächlich trat die formale Verifikation in Form der kombinatorischen Äquiva-
lenzverifikation [Filkorn 1992, Brand 1993, Kunz 1993, Kuehlmann/Krohm 1997, Loh-
se/Warkentin 1998, Bormann/Warkentin 1999, Hoereth/Müller-Brahms/Rudlof 2002] einen 
Siegeszug an, der die bis dahin übliche Netzlistensimulation nahezu verdrängt hat.  
 
Aber mit kombinatorischer Äquivalenzverifikation wird nur nachgewiesen, dass die Nutz-
funktion erhalten bleibt. Es wird nicht nachgewiesen, ob die Nutzfunktion richtig im Sinne 
einer Spezifikation ist. Kombinatorische Äquivalenzverifikation kann deswegen nur für Pro-
zessschritte angewandt werden, die nach der Definition der Nutzfunktion ausgeführt werden. 
Kombinatorische Äquivalenzverifikation ist also gerade keine funktionale Verifikation. 

2.2 Assertionbasierte Formale Verifikation (ABFV) 
Formale Verifikation hat wiederholt gezeigt, welchen Nutzen sie auch in der funktionalen 
Verifikation haben kann, wenn sie beträchtliche Beiträge zum Entwurf oder der Verifikation 
besonders komplizierter Bausteine wie Prozessoren [Beyer 2005, Buckow/Bormann 1993] 
oder Filter [Busch 1991] lieferte. Aber dann wurde sie von hochspezialisierten Experten ein-
gesetzt, die mit Theorembeweisern, d.h. höchst komplizierten Beweiswerkzeugen, zu hantie-
ren verstehen. Ansätze, Theorembeweiser für eine größere Anwendergruppe nutzbar zu ma-
chen sind bisher kommerziell gescheitert [Bombana et al. 1995].  
 
Für die breite Anwendergruppe der Design- und Verifikationsingenieure hat sich nach 20 Jah-
ren intensiver Forschung auf diesem Gebiet [Bryant 1986, Clarke/Emerson/Sistla 1986, May-
ger/Harris 1991, Filkorn 1992] nur die assertionbasierte formale Verifikation (ABFV) als in 
der Breite anwendbares Benutzungsmodell herausgeschält. Dazu gibt es inzwischen kommer-
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zielle ABFV-Werkzeuge [Solidify o.J., IFV 2005, Jasper 2007, 0-in 2005, Magellan o.J., 
Conquest o.J.], die auf den mit den Forschungswerkzeugen der 1990er Jahre [McMillan 1992, 
Bormann et al. 1995] gewonnenen Resultaten aufsetzen.  
 
Die Erfahrungen mit den kommerziellen ABFV-Werkzeugen sind aber ernüchternd. Bis in 
jüngster Zeit wurden ambitionierte Designprojekte noch immer weitgehend ohne den Einsatz 
formaler funktionaler Verifikation durchgeführt [Shimizu et al. 2006]. Raj Mitra, der bei Te-
xas Instruments an der Spitze der für formale Methoden Verantwortlichen steht [Mitra 2008], 
erkennt die Vorteile der formalen Verifikation an, benennt aber etwa als Probleme die geringe 
Schaltungskomplexität, die die Werkzeuge behandeln können, und die damit verbundene 
Notwendigkeit, ein tiefgehendes Schaltungsverständnis zu entwickeln. Ferner nennt Mitra die 
Unzuverlässigkeit, mit der formale Resultate in einem gegebenen Zeitraum erzielt werden 
können. Diese Unsicherheit entstehe, weil immer wieder benutzerdefinierte Abstraktionen 
[Kroening/Seshia 2007] bemüht werden müssen, um Verifikationsresultate zu erhalten. Mitra 
hält es für selbstverständlich, dass formale Verifikation die Schaltungsfunktionalität nicht 
vollständig untersuchen könne.  
 
Ob ABFV jemals die in die formale Verifikation gesetzten Hoffnungen erfüllen wird, er-
scheint fraglich vor dem Hintergrund von Aussagen der Architekten von ABFV-Werkzeugen, 
nach denen die Werkzeuge auch heute, nach vielen Jahren intensiver Forschung immer noch 
Komplexitätsgrenzen bei rund 1000 Zustandsvariablen haben [Jain et al. 2007]. Denn schon 
in den späten 1990er Jahren wurden Komplexitäten von 300 Zustandsvariablen auf den dama-
ligen Rechnern erreicht, sodass es fraglich ist, wie viel von der Verbesserung seither auf das 
Konto von Forschungsanstrengungen im Bereich formaler Methoden und wie viel auf die 
reine Verbesserung der Rechnerleistung und die Ausstattung mit größeren Arbeitsspeichern 
zurückzuführen ist. Mit Moores Law über das Wachstum der Komplexitäten von integrierten 
Schaltungen [Moore 1965] hat die Entwicklung der ABFV jedenfalls nicht Schritt gehalten.   
 
Andere Autoren beklagen den Bruch zwischen ABFV und simulationsbasierter Verifikation 
[Bailey 2007]. Dieser Bruch äußert sich beispielsweise in der Unklarheit darüber, wie viel 
Simulation durch die formale Verifikation einer gegebenen Menge von Assertions ersetzt 
werden kann. Er äußert sich auch darin, dass die transaktionsbasierte Betrachtungsweise heu-
tiger Simulationstestbenches keinen Widerhall in der ABFV findet: Assertions untersuchen 
meist lokale Aspekte des Verhaltens einzelner Signale und lassen das Gesamtbild, in das sich 
das Signalverhalten eigentlich einfügen sollte, außer Acht. Dies mag vor allem der mangel-
haften Komplexität der ABFV-Werkzeuge geschuldet sein, aber der Bruch zieht sich bis hin 
dazu, dass die Standardsprachen PSL [PSL 2004] oder SVA [System Verilog 2005] der 
ABFV einer transaktionsbasierten Betrachtungsweise durch formale Werkzeuge entgegenste-
hen (siehe Abschnitt 4.3.12). Ferner werden dem Benutzer nur fallweise Ideen vermittelt, 
welche Assertions eigentlich aufzustellen sind [Foster et al. 2003, Foster/Krolnik 2008].  
Außerdem erfordert ABFV die Erarbeitung tiefer Schaltungskenntnis, obwohl doch viele Ver-
ifikationsingenieure gar nicht in die zu verifizierenden Module hineinsehen können oder wol-
len. Dies ist die Folge einer lang geübten Arbeitsteilung zwischen Verifikationsingenieuren 
und Schaltungsentwicklern. 

2.3 Heutige Arbeitsteilung zwischen Entwurf und Verifikation  
Die heutige Verifikationspraxis folgt den Methoden, die schon vor 20 Jahren beim Entwurf 
des Alpha-Chips eingesetzt wurden. Sie wird charakterisiert durch die Verwendung von Si-
mulation und dadurch, dass Module als Black-Boxes behandelt werden. Um einen Fehler zu 
erkennen, muss er also während der Simulation anhand fehlerhaften Verhaltens an den Aus-
gabesignalen des Moduls sichtbar werden.  
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Diese beobachtende Qualitätssicherung ist auch in anderen Bereichen der Technik üblich. 
Dort wird sie aber häufig durch eine verstehende Qualitätssicherung ergänzt, die der Imple-
mentierung des Produkts auf den Grund geht und über die Sinnhaftigkeit dieser Implementie-
rung nachdenkt. Im Schaltungsentwurf würde diese zweite Vorgehensweise der Qualitätssi-
cherung einem Codereview oder der in dieser Arbeit vorzustellenden vollständigen Verifika-
tion entsprechen. Codereviews sind als Methode zu Erreichung hoher Qualitätsstandards be-
kannt [EN61508 2001], werden aber ganz selten eingesetzt.  
 
Die Hauptschwäche einer beobachtenden Qualitätssicherung ist, dass Fehler nur mit gewissen 
Wahrscheinlichkeiten identifiziert werden. Mit dieser Schwäche hat sich der Schaltungsent-
wurf aber bisher arrangiert. Die Schaltungsverifikation wurde verbessert durch Verfahren, mit 
denen die Auftrittswahrscheinlichkeit der Fehler graduell erhöht wurde. Entsprechend ist 
durch Random Pattern Simulation, Hardwarebeschleunigung oder einfach nur durch schnelle-
re Simulationsalgorithmen dafür gesorgt worden, dass in der selben Zeit mehr simuliert wer-
den kann, oder es ist durch Coveragekriterien dafür gesorgt worden, dass die Stimuli sorgfäl-
tiger ausgesucht werden und eine größere Menge an Situationen durchsimulieren.  
 
Dennoch arbeitet schon jeder einzelne produzierte Chip um Größenordnungen schneller als 
die Simulation während seiner Entwurfsphase, und dann werden unter Umständen auch noch 
Millionen solcher Chips in Betrieb genommen. Dabei treten selbst Fehler mit kleinsten Auf-
trittswahrscheinlichkeiten zu Tage. Solange man sich mit graduellen Verbesserungen der Auf-
trittswahrscheinlichkeiten von Fehlern zufrieden gibt, werden weiterhin Fehler im Feld auftre-
ten, die zu unwahrscheinlich waren, um sie während der Verifikationsphase zu entdecken.  
 
Der schlagende Vorteil der simulationsbasierten Black Box Verifikation besteht aber darin, 
dass er eine Arbeitsteilung zwischen Entwurf und Verifikation ermöglicht: Der Verifikations-
code (d.h. die Testbench) kann unabhängig von der Implementierung entwickelt werden und 
ist daher idealerweise weiterverwendbar, selbst wenn die Implementierung komplett geändert 
wird. Der Verifikationsingenieur wird nicht durch die Kenntnis der Implementierung beeinf-
lusst und läuft so weniger Gefahr, sich falsche Ansichten des Designers zueigen zu machen 
und dadurch Fehler zu akzeptieren. Der Verifikationscode kann unabhängig von der Imple-
mentierung entstehen und steht damit früh zur Verfügung. Idealerweise kann er noch während 
des Schaltungsentwurfs zur schnellen Qualitätssicherung neu entwickelter Schaltungsteile 
genutzt werden.  
 
Diese Arbeitsteilung zwischen Entwurf und Verifikation ist inzwischen tief verwurzelt: Die 
Verifikationswerkzeuge und -methoden sind ganz auf die Phänomene an den Modulgrenzen 
eingestellt, an denen es um Interfaces und um die Transaktionen geht, die sich an diesen Inter-
faces beobachten lassen. Entsprechend geht es bei den Werkzeugen und Methoden um Trans-
aktionen, ihre Erzeugung und ihre Identifikation.  Es gibt zum Beispiel transaktionsbasierte 
Referenzmodelle und Scoreboards zum Vergleich von Transaktionsfolgen.  
 
Die Verifikationsingenieure begreifen Schaltungen als Objekte, die durch die Folgen der 
Transaktionen an ihren Interfaces beschrieben werden. Die eigentliche Schaltungsbeschrei-
bung spielt dabei eine nachgeordnete Rolle. Das geht so weit, dass Verifikationsingenieure 
heute gar nicht mehr in der Lage sind, Schaltungsbeschreibungen zu verstehen, weil ihnen 
schon die Kenntnis der Schaltungsbeschreibungssprachen (etwa VHDL oder Verilog) und erst 
recht die Übersicht über Schaltungsstrukturen fehlt. Eine verstehende Qualitätssicherung ist 
für solche Verifikationsingenieure nicht möglich.  
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Designer kennen natürlich die Interna der Schaltungsentwürfe. Sie sollen ihre Schaltungsent-
würfe aber vor allem schnell liefern, damit die Verifikationsteams mit ihrer Arbeit beginnen 
können. Qualitätsgesichtspunkte werden der Entwurfsgeschwindigkeit untergeordnet. Die 
Designer übergeben den Code früh an die Verifikationsingenieure, und machen mit den näch-
sten Modulen weiter. Fehler werden dadurch später entdeckt als wenn die Designer selbst eine 
gewisse Qualitätssicherung durchgeführt hätten. Die späte Entdeckung erfordert, dass die De-
signer sich in halb vergessenen Code wieder hineindenken müssen. Die Fehlerkorrekturen 
werden dadurch langwieriger und unsicherer.  
 
Diese starke Arbeitsteilung zwischen Designern und Verifikationsingenieuren und der damit 
verbundene mangelhafte Informationsfluss zwischen den beiden Teilaufgaben wird von Mei-
nungsbildnern in der Industrie inzwischen als ernsthaftes strukturelles Problem betrachtet 
[Kranen 2008].  
 
Alles in allem entsteht dabei schwer verständlicher RTL-Code. Wäre der Code Software, er 
würde den Prinzipien einer nachhaltigen, auf Wartbarkeit bedachten Entwicklung häufig nicht 
genügen. Ein Beleg dafür sind Module, die als firmeninterne IP-Blöcke bereit gehalten wer-
den, um sie in verschiedenste ASICs einzubauen. Solche Module werden gewartet, d.h. sie 
erfahren mehrere Überarbeitungen, meist auch durch verschiedene Verantwortliche. Bei die-
ser Wartung rächt sich schwer verständlicher Code, denn die Überarbeitungen werden dann 
auf der Basis eines unvollkommenen Verständnisses des Codes durchgeführt. Damit sinkt die 
Qualität des Moduls mit jeder Überarbeitung. 
 
Wenn sich dann Fehler in den IP-Blöcken häufen, wird dieser Qualitätsverlust gerne auf das 
Alter der Testbench und ihre veraltete Technologie zurückgeführt, obwohl die Testbench urs-
prünglich zur Sicherung der Qualität der ersten Version ausreichte und die Wiederverwen-
dung ursprünglich auch als eine Maßnahme zur Steigerung der Qualität galt.  

2.4 Die heutige Verifikationsmethodik und ABFV 
Die Arbeitsteilung zwischen dem Schaltungsentwurf und der Verifikation und die tief verin-
nerlichte Praxis, Module bei der Verifikation als Black Boxes zu betrachten, führt zu Akzep-
tanzproblemen der ABFV. Es fängt schon damit an, dass nicht klar ist, wer denn die Asserti-
ons schreiben und beweisen soll.  
 
Eine Klasse von Assertions wird als Designer-Assertions charakterisiert. Dabei handelt es 
sich um Assertions, die eigentlich nichts über die spezifizierte Funktion des Bausteins aussa-
gen, sondern über einzelne Implementierungsdetails, häufig einfach über das lokale Zusam-
menspiel einiger Codezeilen. Solche Assertions werden von Designern geschrieben. Sie las-
sen sich leicht beweisen: Dem Designer ist klar, welcher lokale Aspekt der Funktion nachge-
wiesen werden soll, die Formalisierung durch eine Assertion ist einfach und der relevante 
Schaltungsteil ist klein, sodass es beim Einsatz der formalen Werkzeuge auch nicht zu Komp-
lexitätsproblemen kommt. Aber solche Assertions sagen auch nicht viel aus, auch dann nicht, 
wenn sie zu Hunderten oder Tausenden unter Umständen sogar automatisch generiert auftre-
ten.  
 
Eine interessantere Klasse von Assertions sind High Level Assertions, mit denen spezifizierte 
Aspekte der Funktion eines Bausteins bewiesen werden sollen. In der Spezifikation schauen 
diese Aspekte auch immer sehr prägnant aus, aber der Teufel liegt im Detail. In der Imple-
mentierung mag es vom Entwickler intendierte Ausnahmen von der prägnanten Formulierung 
in der Spezifikation geben. Diese Ausnahmen müssen entweder in die Assertion eingearbeitet 
werden, oder sie stehen in Beziehung zu Umgebungsannahmen, die dann ihrerseits formali-
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siert werden müssen. Die intendierten Ausnahmen müssen aber von den nicht intendierten 
Ausnahmen unterschieden werden, denn letztere weisen ja gerade auf die Fehler hin, die die 
Verifikation aufdecken soll. Sowohl für die Identifikation der intendierten Ausnahmen als 
auch für die Unterscheidung von nicht intendierten Ausnahmen ist Schaltungskenntnis erfor-
derlich.    
 
Wo Schaltungskenntnis nicht erworben werden soll, beschränkt sich die Verifikation von 
High Level Assertions auf solche, die als vorfabrizierte Verification IP eingekauft werden 
können. Diese Einsatzfälle beschäftigen sich häufig mit Protokollcompliance. Mit dieser Veri-
fikationsaufgabe beschäftigt sich aber auch die simulationsbasierte Verifikation intensiv, weil 
anders die Transaktionen gar nicht identifiziert werden können.  
 
Aber selbst wenn ein Verifikationsingenieur eine erste vertrauenswürdige Formalisierung 
einer High Level Assertion aufgestellt hat, kann es noch immer zu Komplexitätsproblemen 
kommen, und zwar meist um so leichter, je mehr die High Level Assertion über die Korrek-
theit der Schaltung aussagt. Um solche Komplexitätsprobleme zu beherrschen, wird die Auf-
gabe aufgespalten oder es wird eine abstraktere Version der Aufgabe bewiesen. Beides kann 
nicht ohne Schaltungskenntnis erfolgreich durchgeführt werden und führt wohl zu Raj Mitras 
Klage [Mitra 2008] über die Unvorhersehbarkeit des Aufwands für eine formale Verifikation.  
 
Alles in allem ist es nicht möglich, High-Level-Assertions ohne Kenntnis der zu untersuchen-
den Schaltung sinnvoll formal zu untersuchen. Und damit sitzt die ABFV in Bezug auf High-
Level-Assertions zwischen den Stühlen: Entwickler wollen keinen Aufwand investieren, um 
die High Level Assertions richtig zu formalisieren, und den Verifikationsingenieuren fehlen 
Zeit, Erfahrung und Kenntnisse, sich in die Schaltungsfunktionalität einzuarbeiten. Solange 
die Simulation die Haupterkenntnisquelle während der Verifikation ist, stehen darüber hinaus 
Aufwand und Nutzen von High-Level-Assertions in einem ungünstigen Verhältnis. Entspre-
chend ist das Konzept der Verifikation von High Level Assertions bisher nicht weit verbreitet.   

2.5 Vollständige Verifikation 
Die in dieser Dissertation vorzustellenden Arbeiten gehen einen anderen Weg als die ABFV. 
Zunächst wird in Abschnitt 3.2 eine allgemein anwendbare Idee davon entworfen, was zu 
verifizieren ist: Die Verifikation wird strukturiert anhand der Operationen einer Schaltung. 
Operationen einer Schaltung fassen Abläufe der Schaltung über eine eher kürzere Zeitspanne 
zu sinnvollen Bausteinen der Funktion zusammen. Diese Abstraktion ist so ähnlich der Ab-
straktion von Interfaceverhalten durch Transaktionen [Cai/Gajski 2003], dass manche Auto-
ren statt von Operationen auch von Transaktionen eines Moduls schreiben. Beispielsweise 
beschreibt eine Operation eines Businterfaces die Erzeugung einer Transaktion auf dem Bus, 
Operationen von Prozessoren beschreiben das Holen und die Abarbeitung einer Instruktion in 
der Prozessorpipeline, und die Operationen eines Arbiter beschreiben die Arbitrierungszyklen.  
 
Viele Operationen lassen sich durch verallgemeinerte Timingdiagramme (siehe Abschnitt 
4.3.11) darstellen [Bormann/Spalinger 2001]. Ein Beispiel verallgemeinerter Timingdiag-
ramme zeigt Abbildung 7. Diese Timingdiagramme lassen sich leicht in der Sprache ITL 
[Siegel et al. 1999] (siehe Abschnitt 4.3) oder auf der Basis der SVA-Bibliothek TiDAL 
[Bormann 2007] als temporale Eigenschaften ausdrücken. Diese temporalen Eigenschaften 
werden Operationseigenschaften genannt.  
 
Ein Eigenschaftsprüfer beweist, dass die Schaltung die Operation so durchführt, wie in der 
Operationseigenschaft beschrieben ist. Für diesen Beweis stehen leistungsfähige Werkzeuge 
[OneSpin o.J.] zur Verfügung, die Eigenschaften über Module üblicher Größe im Minutenbe-
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reich beweisen. Das größte mit diesem Ansatz untersuchte Modul umfasste deutlich mehr als 
100 000 Zeilen RTL-Code.  
 
Der Eigenschaftsprüfer verifiziert Operationen, indem er sie von jedem Zustand aus unter-
sucht. Ein Teil seiner Leistungsfähigkeit wird allerdings dadurch erkauft, dass die Eigenschaft 
auch von solchen Zuständen aus verifiziert wird, die während des Betriebs der Schaltung gar 
nicht auftreten können. Wenn solche unerreichbaren Zustände zu Gegenbeispielen führen, 
müssen sie durch Erreichbarkeitsbedingungen ausgeschlossen werden. Diese Erreichbarkeits-
bedingungen können teils automatisch bestimmt werden. Wo automatische Verfahren versa-
gen, werden Vorgaben des Verifikationsingenieurs erforderlich. Diese können aus dem Schal-
tungsverständnis entwickelt werden, oder auch auf Hinweisen des Entwicklers der Schaltung 
beruhen. Solche Benutzervorgaben werden später im Rahmen der Methodik gerechtfertigt. 
Diese Vorgehensweise erlaubt es, das Verifikationsproblem in ein SAT-Problem zu transfor-
mieren und dann von der hohen Leistungsfähigkeit der SAT-Beweiser zu profitieren. Dieses 
Beweisverfahren wird Interval Property Checking (IPC) genannt.  
 
Die verallgemeinerten Timingdiagramme legen eine Art Puzzlespiel nahe [Bor-
mann/Spalinger 2001]: Wenn ein Eingabetrace gegeben ist, kann man versuchen, das Schal-
tungsverhalten nur aufgrund der Operationseigenschaften vorherzubestimmen. Wenn auf die-
se Weise zu jedem Eingabetrace ein Ausgabetrace eindeutig bestimmt wird, heißt die Menge 
der Operationseigenschaften vollständig. Sie untersucht dann jeden Aspekt der Schaltungs-
funktion. Die Beschreibung eines Vollständigkeitsprüfers ist Teil dieser Arbeit. Ein vollstän-
diger Satz von gegen die Schaltung bewiesenen Operationseigenschaften bildet eine äquiva-
lente, abstraktere Schaltungsbeschreibung und die Basis für weitere Abstraktionen bis hin zu 
einer für formale Verifikation geeigneten Variante eines Transaktionsmodells. Damit nähert 
sich das Abstraktionsniveau der Schaltungsbeschreibung für formale Verifikation dem der 
Schaltungsbeschreibung für simulationsbasierte Verifikation an. Ziel der Verifikation ist eine 
vollständige Schaltungsbeschreibung. Es wird deswegen von vollständiger Verifikation ge-
sprochen. Vollständige Verifikation stellt damit eine verstehende Qualitätssicherung entspre-
chend der Charakterisierung in Abschnitt 2.3 dar. Auftrittswahrscheinlichkeiten für Fehler, 
wie sie die Simulation behindern, sind hier kein Thema: Wenn ein Fehler beobachtbar ist, 
wird er auch gefunden. 
 
Zur automatischen Feststellung der Vollständigkeit einer Menge von Operationseigenschaften 
wurde ein Vollständigkeitsprüfer entwickelt, der zum Einreichungszeitpunkt des entsprechen-
den Patents [Bormann/Busch 2005] der erste seiner Art war [Claessen 2006] und ein Kern-
problem der formalen funktionalen Verifikation ([Katz et al. 1999, Hojati 2003, Hoskote 
1999]) vollautomatisch löst: Wann hat man genügend viele Eigenschaften formuliert, um die 
Schaltungsfunktionalität vollständig zu erfassen? Kapitel 5 beschreibt diesen Vollständig-
keitsprüfer, beweist seine Vorgehensweise und illustriert sie an einem Beispiel.  
 
Der Vollständigkeitsprüfer untersucht Operationseigenschaften über einen Schaltungsteil, in 
dem die zugehörigen Operationen nacheinander durchgeführt werden. Es gibt darin also keine 
nebenläufigen Operationen. Ein solcher Schaltungsteil wird Cluster genannt. Größere Schal-
tungen enthalten im Allgemeinen nebenläufige Operationen. Solche Schaltungen werden zur 
Verifikation in mehrere Cluster zerlegt. Die Komposition vollständiger Verifikationen der 
Cluster zu einer vollständigen Verifikation der Gesamtschaltung ist nur möglich unter be-
stimmten Anforderungen an die Modellbildung und an sog. Integrationsannahmen, in denen 
Voraussetzungen und Zusicherungen über Verhalten am Interface eines Clusters aufgestellt 
werden. Diese Anforderungen werden in Kapitel 6 beschrieben, bewiesen und an Beispielen 
illustriert. 
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2.6 Vollständige Verifikation im Einsatz 
Verifikationsprojekte mit vollständiger Verifikation und ähnlichen, weniger ausgereiften Vor-
gängeransätzen sind seit 1999 regelmäßig im produktiven Einsatz bei Siemens, Infineon und 
weiteren Halbleiterherstellern und Systemhäusern durchgeführt worden. Einen Überblick über 
eine Auswahl von Projekten gibt Tabelle 1. Fast alle in diesen Projekten verifizierten Schal-
tungsbeschreibungen funktionierten nach der Fabrikation des entsprechenden ASICs oder 
dem Brennen des entsprechenden FPGAs auf Anhieb fehlerfrei.  
 
In den wenigen Projekten, in denen Schaltungsfehler übersehen wurden, ließ sich das Verse-
hen auf menschliche Unzulänglichkeit bei der Anwendung der zu Grunde liegende Methodik 
zurückführen: Beispielsweise schränkten Constraints die Eingabetraces zu stark ein, oder 
durch fehlerhafte Beschreibungen des erwarteten Ausgabeverhaltens wurden Schaltungsfehler 
fälschlicherweise akzeptiert. Der Ansatz verwendet dabei ungeprüft nur Beschreibungen an 
den Modulgrenzen. Werden Zwischenergebnisse über Schaltungsinterna verwandt, ist es ge-
rade eine Eigenart des Ansatzes, auf dem Beweis dieser Zwischenergebnisse zu bestehen. 
Dadurch wird die Wahrscheinlichkeit für Auswirkungen menschlicher Unzulänglichkeit auf 
die endgültige Schaltungsqualität minimiert. 
 
Dem gegenüber wurden auch in gründlich per Simulation verifizierten Schaltungen durch 
vollständige Verifikation noch etliche Fehler gefunden und erlaubten so eine Bewertung der 
Schwächen der vorher eingesetzten Verifikationsmethodik.  
 
Die hier beschriebene Vorgehensweise ist in der Lage, die volle Verifikationsaufgabe für ein 
Modul zu übernehmen. Vollständige Formale Verifikation ist also im Gegensatz zur ABFV 
keine Ergänzung zur simulationsbasierten Verifikation auf Modulebene, sondern eine Alter-
native. Im Extremfall lässt sich mit vollständiger Verifikation der Einsatz von Simulation auf 
die Exploration des Hardwareentwurfs reduzieren, wo sich etwa ein Designer per Simulation 
ein Gefühl für die Funktion der neu entworfenen Schaltung verschafft. Es steht aber einem 
Verifikationsverantwortlichen frei, wie der Mix zwischen Simulation und Vollständiger For-
maler Verifikation gewählt wird. Wie bei der Qualitätssicherung in anderen Ingenieursdiszip-
linen kann aber nun eine passende Mischung aus beobachtender und verstehender Qualitätssi-
cherung im Sinne des Absatzes 2.3 konfiguriert werden.  
 
Damit eröffnen sich für die Vollständige formale Verifikation ganz andere Aufwandsbudgets 
als der ABFV. Im Rahmen dieser Aufwandsbudgets ist eine Einarbeitung in den Schaltungs-
entwurf möglich, mit einem günstigen Verhältnis von Aufwand und Nutzen. Diese Einarbei-
tung in den Schaltungsentwurf wird durch den Ansatz durch Strukturierung vereinfacht. In-
dem sich der Verifikationsingenieur auf eine Operation nach der anderen konzentriert, wird 
er/sie nicht gleichzeitig mit allen Problemen konfrontiert,  wie das etwa bei einer Verifikation 
von High Level Assertions der Fall ist.  

2.7 Simulationsbasierte und vollständige Verifikation  
Wie gerade ausgeführt, ist vollständige Verifikation eine eigenständige Methode zur Schal-
tungsverifikation. Sie steht damit in Konkurrenz zu simulationsbasierten Verifikationsansät-
zen zur Modulverifikation, wie etwa Coverage Driven Random Pattern Simulation [Bergeron 
et al. 2005]. Dabei weist vollständige Verifikation eine Reihe attraktiver Eigenarten auf, die 
nachfolgend nur benannt werden sollen. Nach einer detaillierteren Darstellung der vollständi-
gen Verifikation werden diese Vorteile in Abschnitt 3.6 genauer besprochen.  
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Vollständige Verifikation erreicht höchste Qualität für die damit verifizierten Module, wäh-
rend bei anderen Verifikationsverfahren Fehler im Design verbleiben, weil sie entweder nicht 
stimuliert wurden, oder weil sie von den Prüfmechanismen übersehen wurden.  
 
Der Qualitätsgewinn betrifft nicht nur die Implementierung, sondern auch die Spezifikation, 
denn der Vollständigkeitsprüfer weist auch auf Spezifikationslücken hin. Die Konkurrenz-
verfahren haben keine Möglichkeit zur strukturierten Identifikation von Spezifikationslücken.  
 
Zur vollständigen Verifikation wurde ein Prozess definiert, der bei der Planung eines Verifi-
kationsprojekts beginnt und auch Anleitung dazu gibt, wie die Operationseigenschaften zu 
entwickeln sind. Gute Projektplanung führt dabei zu verlässlichen Bearbeitungszeiten. Die 
Qualität der Projektplanung beeinflusst nur die Termintreue des Projekts, aber nicht die Quali-
tät der Schaltung nach der vollständigen Verifikation. Für simulationsbasierte Verfahren gibt 
es ebenfalls ausgearbeitete Prozesse. Verifikationsplanung erfordert hier die Erfassung aller 
Verifikationsziele. Die Qualität der Verifikationsplanung beeinflusst sowohl den Zeitplan als 
auch die durch die Simulationen zu erzielende Qualität.  
 
Der Abschluss eines vollständigen Verifikationsprojekts wird erreicht, wenn ein logisches, 
d.h. kompromissloses Terminierungskriterium erreicht wird, das im Wesentlichen von dem 
Vollständigkeitsprüfer automatisch abgehakt wird. Simulationsbasierte Verifikationen werden 
aufgrund heuristischer Kriterien wie Coveragezahlen und Fehlerfindungskurven beendet.  
 
Produktivität und Terminierungskriterium stehen miteinander in Beziehung. Unkundige 
Durchführung der vollständigen Verifikation oder die Anwendung auf schlecht durchdachten 
RTL-Code führt zu unter Umständen sehr langen Verifikationszeiten, während beim Ab-
schluss einer Verifikation per Simulation immer auch eine Interpretationsaufgabe mit-
schwingt. Erfahrene Benutzer verifizieren ordentlich geschriebenen RTL-Code mit vollstän-
diger Verifikation aber schneller als per Simulation, trotz des zusätzlichen Qualitätsgewinns. 
Eine grobe Schätzung liegt bei einer Produktivität von 2000 bis 4000 Zeilen RTL-Code, der 
in einem Personenmonat mit vollständiger Verifikation untersucht werden kann. In Einzelfäl-
len wurden 8000 Zeilen pro Personenmonat erreicht.   
 
Neben der ungewohnten Herangehensweise besteht die größte Akzeptanzhürde der vollstän-
digen Verifikation in ihrer engeren Beziehung zur konkreten Implementierung. Die Erfahrung 
zeigt, dass diese Nähe nur ganz selten dazu führt, dass fehlerhafte Interpretationen der Spezi-
fikation in den Verifikationscode übernommen werden und dadurch Fehler übersehen werden. 
Aber Implementierungsänderungen erfordern häufig auch Änderungen im Verifikationscode. 
Das ist bei inkrementellen Änderungen im Rahmen eines Entwurfs- und Verifikationsprojekts 
kein Problem. Bei starken Änderungen können aber erhebliche Aufwände entstehen, während 
bei simulationsbasierter Verifikation Aufwand gespart werden kann durch Wiederverwen-
dung der Testbenches. Bei dieser Art von Aufwandsvergleichen muss allerdings auch beach-
tet werden, dass die Wiederverwendung einer Testbench auch mit der Anpassung der Covera-
gekriterien und der Stimuli einher gehen müsste, wenn die neue Schaltung nach der Verifika-
tion die gleiche Qualität haben soll wie die alte. Dieser Anpassungsaufwand wird aber häufig 
eingespart. 

2.8 Vollständige Verifikation und ABFV 
Der fundamentale Unterschied zwischen ABFV und vollständiger Verifikation ergibt sich aus 
ihrer Rolle in einem Verifikationsprojekt: ABFV unterstützt eine Verifikation, die hauptsäch-
lich per Simulation durchgeführt wird, während vollständige Verifikation die gesamte Aufga-
be übernehmen kann.  
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Beiden gemeinsam ist aber das zentrale Benutzungsprinzip: Assertions bzw. Eigenschaften 
werden aufgestellt, sie werden mit einem automatischen Beweiswerkzeug gegen die Schal-
tung verifiziert, das Beweiswerkzeug konstruiert ein Gegenbeispiel, dieses wird vom Benut-
zer analysiert und die Analyse führt zur Erkennung eines Schaltungsfehlers oder zur Anpas-
sung der Beweisaufgabe.  
 
ABFV macht dabei keine Vorgaben über die Gestalt der Assertions, während vollständige 
Verifikation eine sehr klare Vorstellung davon vermittelt, welche Struktur die Eigenschaften 
haben und wie sie aufgestellt werden sollten. Die mit ABFV zu erzielende Schaltungsqualität 
ist damit in stärkerem Maße von Kundigkeit und Einfallsreichtum des Verifikateurs abhängig, 
aber dieser kann schon mit sehr wenig Ausbildung bereits Assertions schreiben und beweisen. 
Für jeden Schaltungstyp und meist auch für jede Implementierungsstrategie wird aber ein 
eigener Satz von Assertions entwickelt werden, ohne dass es eine übergeordnete Idee gibt, 
wie die Assertions aussehen sollten. Entsprechend gibt es viel Literatur darüber, die Schal-
tungsklassen fallweise besonders hilfreiche Assertions zuweisen. Bei der vollständigen Veri-
fikation ist der methodische Unterbau breiter, und die Verifikationsaufgaben ergeben sich 
daraus auf natürliche Weise.  
 
Weil Assertions sehr vielfältig sein können, werden universelle Verifikationswerkzeuge dafür 
angeboten. Assertions können von sehr unterschiedlicher Komplexität sein. Dabei spielt die 
Schaltung selbst eine große Rolle, sodass auch syntaktisch ähnliche Assertions zu unter-
schiedlichem Resourcenbedarf der Beweiser führen. Die Benutzer gewöhnen sich entweder 
daran, dass der Beweiser an manchen Assertions ohne erkennbaren Grund scheitert, oder sie 
entwickeln ein Gefühl für den Resourcenbedarf des Beweisers und legen ihm nur noch geeig-
nete Assertions vor. Ungeeignete Assertions können per Simulation weiter untersucht werden.  
 
Die Operationseigenschaften der vollständigen Verifikation stellen recht hohe Komplexitäts-
anforderungen. Diese können mit IPC vorteilhaft behandelt werden. Die Beweiser scheitern 
nur selten. Wenn doch, muss die betreffende Operation in kleinere Operationen aufgeteilt 
werden.  
 
Assertions spielen auch innerhalb der vollständigen Verifikation eine wichtige Rolle, z.B.  als 
Teil einer Spezifikation. Sie kommen aber auch ins Spiel, um Zwischenergebnisse zusam-
menzufassen. Einige Assertions werden einfach mit den Mitteln der ABFV verifiziert. Wo 
dies jedoch scheitert, können Assertions auch bewiesen werden, indem gezeigt wird, dass sie 
durch alle Operationen einer vollständigen Menge von Operationseigenschaften erfüllt wer-
den.  
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Tabelle 1: Projekte mit vollständiger formaler Verifikation 

Funktion  Projekt 

Prozessoren  

TriCore2 (superskalar, 32 Bit, Automobiltechnik) [Bormann et al. 2007] 
Multithreaded network processor [PPv2 2008] 
IEEE floating point processor  
Schwach programmierbare IP [Loitz et al. 2008] 

Peripherals  

Infrarot-Schnittstelle 
One-Wire Interface 
Touch Screen Measurement Interface 
USB Master Interface,  
Zähler 
UART 
Interrupt Controller 
A/D Converter Controller 
Flash Card Data Port 
Camera Interface 
Multimedia Card Interface 
konfigurierbarer Arbiter  
DMA Controller 

Bus Interfaces  

Bus Arbiter 
AHB (Master-, Slaveinterfaces, Brücken, Busmatrix  
                                                        [Bormann/Blank/Winkelmann 2005]) 
Interfaces mit proprietären Protokollen 
Protokollanpassung eines Legacy-Prozessors [Bormann/Spalinger 2001] 
CAN, LIN,  Flex Ray, AXI 
SRC Audiobus Interface 
Kommunikationsinfrastruktur eines massiv  
       parallelen Multiprozessorsystems  
HDLC Controller [Bormann/Blank/Winkelmann 2005] 

Memory Control-
lers  

SDRAM Controller  
Advanced Memory Bus 
SATA 
Caches 
Flash Speicher Interface 

Error Correction  ECC 
Störungstoleranz bei Board-zu-Board-Kommunikation  

Telecom  

AAL2 Termination Element 
Addressverwaltung in ATM Switch 
Sonet / SDH Frame Alignment [Thomas et al. 2004] 
Path Overhead Behandlung eines Multi-Gigabit-Switch 
DSP Koprozessor-ASIC zur Korrelationsberechnung  
                                                                           [Winkelmann et al. 2004] 

 
  



23 
 

3 Überblick über die vollständige Verifikation 
Eine Besonderheit des in Abschnitt 2.5 skizzierten Ansatzes der vollständigen formalen Veri-
fikation ist seine Ähnlichkeit zu transaktionsbasierter Verifikation, d.h. dem heute üblichen 
simulationsbasierten Verifikationsansatz [Bergeron et al. 2005]. Mit Bezug auf diese Ähn-
lichkeit wird nun dieser Ansatz aus Anwendungssicht vorgestellt.  
 
Ein kurzer Abriss transaktionsbasierter Verifikation per Simulation wird in Abschnitt 3.1 ge-
geben. Die vollständige formale Verifikation ist eine Symbiose aus der in Abschnitt 3.2 be-
schriebenen operationsbasierten Schaltungsdarstellung, dem Interval Property Checking ge-
nannten Beweisverfahren aus Abschnitt 3.3 und dem Vollständigkeitsprüfer aus Abschnitt 
3.4, die durch den kompositionalen Ansatz aus Abschnitt 3.5 zu einem Verfahren ergänzt 
wird, das prinzipiell keinen Größenbeschränkungen unterliegt. Die Vor- und Nachteile der 
praktischen Anwendung der vollständigen Verifikation werden im Abschnitt 3.6 diskutiert.  

3.1 Transaktionsbasierte Verifikation durch Simulation 

3.1.1 Transaktionen 
RTL beschreibt Berechnungsschritte und die Interaktion dieser Berechnungsschritte. Jeder 
Operator in einer RTL-Beschreibung ist ein Berechnungsschritt, und durch Kontrollstate-
ments wird dargestellt, wie diese Berechnungsschritte zusammenwirken.  
 
Funktionale Verifikation stellt fest, ob diese einzelnen Berechnungsschritte im RTL so zu-
sammenwirken, wie es eine Spezifikation vorsieht. In dieser Beziehung entspricht die funk-
tionale Verifikation zahlreichen anderen Verifikationsaufgaben: Beim Entwurf von Zellen aus 
Transistoren wird etwa verifiziert, ob das Zusammenwirken der Transistoren die gewünschte 
Funktion der Zelle implementiert. Bei der Verifikation von Netzlisten gegen RTL wird nach-
gewiesen, dass das Zusammenwirken vieler solcher Zellen die einzelnen gröberen Berech-
nungsschritte des RTL (wie etwa eine Multiplikation) implementieren.  
 
Wenn Simulation zur funktionalen Verifikation eines Moduls eingesetzt wird, wird vor allem 
das Verhalten der Interfacesignale des Moduls betrachtet, also derjenigen Signale, die die 
Module verbinden und z.B. Lese- oder Schreibanforderungen oder Bestätigungen signalisie-
ren. Dieses Verhalten wirkt auf den ersten Blick unübersichtlich. Bei genauerem Hinsehen 
stellt sich aber heraus, dass dieses Verhalten wenigen Grundmustern genügt. Diese Grund-
muster erhält man, wenn die Menge der Interfacesignale entsprechend ihrer Zughörigkeit zu 
Bussen gruppiert wird und die einzelnen Busse separat betrachtet werden. Die Grundmuster 
werden dann Transaktionen dieser Busse genannt. Die Transaktionen beschreiben die Anfor-
derung von Aktivität des Moduls bzw. zugelieferte Leistungen anderer Module.  
 
Welche Transaktionen es gibt, wie sie aufeinanderfolgen dürfen und wie sie durch Signalver-
läufe auf den Signalen eines Busses implementiert werden, wird von einer Protokollspezifika-
tion festgelegt. Das Konzept der Transaktionen ist für die heutige simulationsbasierte funktio-
nale Verifikation fundamental.  
 
Transaktionen haben Parameter. Unverzichtbare Parameter sind Daten, Adressen oder die 
Kommunikationsrichtung. Weitere Parameter können über den Simulationszeitpunkt Aus-
kunft geben, an dem die Transaktion gestartet oder beendet wurde und über die Zeitdauer 
zwischen den im Protokoll vorgesehenen Synchronisationsereignissen. Darüber hinaus mag es 
protokollspezifische Parameter geben wie etwa den Typ einer Basistransaktion des AHB-
Protokolls [AHB 1999].  
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Der Begriff der Transaktion ist nicht eindeutig [Cai/Gajski 2003], vielmehr gibt es eine Hie-
rarchie von Transaktionen. Beim AHB-Protokoll gibt es etwa die Basistransaktion, die aber 
ihrerseits in Adress- und Datenphase zerfällt, der – je nach Betrachtungsweise – auch noch 
eine Arbitrierungsphase vorangeht. Diese Phasen sind Transaktionen auf einem niedrigen 
Abstraktionsniveau. Auf einem hohen Abstraktionsniveau verbinden sich mehrere AHB-
Basistransaktionen zu Bursts.  

3.1.2 Testbenches 
Die Testbench einer simulationsbasierten funktionalen Verifikation enthält all denjenigen 
Code, der zur Verifikation der gegebenen Schaltung entwickelt wurde. Abbildung 1 zeigt eine 
für transaktionsbasierte Verifikation typische Testbench, die nachfolgend beschrieben wird. 
 
Gerichtete oder zufällige Tests erzeugen auf den Bussen der Schaltung Folgen von Signalwer-
ten (Waveforms). Die Waveforms aller Signale des Moduls werden teilweise mit Assertions 
untersucht, doch die Testbench untersucht im Wesentlichen die Interfacesignale des Moduls. 
Deren Waveforms werden durch sog. Transaktionsextraktoren umgeformt in Folgen von 
Transaktionen, die jeweils durch ihren Parametersatz beschrieben werden. Während der Ex-
traktion prüfen die Transaktionsextraktoren auch die Übereinstimmung der Folge von Sig-
nalwerten mit der Protokollspezifikation, ob z.B. Schreibdaten auch wirklich stabil gehalten 
werden, bis das Schreiben bestätigt wurde. Die Prüfung der Modulfunktionalität wird dann 
auf die Untersuchung der Transaktionen reduziert.  Dabei wird z.B. festgestellt, ob die Para-
meter der Transaktionen richtig sind, oder ob die Reihenfolge der Transaktionen stimmt.  
 
Es wird zwischen eingehenden und ausgehenden Transaktionen des Moduls unterschieden. 
Eingehende Transaktionen sind solche, bei denen ein Nachbarmodul die Initiative zu einem 
Datentransfer ergriffen hat. Ausgehende Transaktionen sind solche, bei denen das betrachtete 
Modul die Initiative zu einem Datentransfer ergriffen hat. Wenn ein Businterface eines Mo-
duls eingehende Transaktionen erhält, heißt es Slave- oder Target-Interface, wenn es ausge-
hende Transaktionen produziert, heißt es Master- oder Initiator-Interface.  
 
Die Begriffe "eingehende" und "ausgehende Transaktion" beschreiben nicht die Richtung des 
Datentransfers. Bei Schreibtransaktionen fließen die Daten vom Master- zum Slave-Interface, 
und bei Lesetransaktionen vom Slave- zum Masterinterface. Module können nur Slave-
Interfaces haben, wie z.B. Speichermodule, oder nur Masterinterfaces haben, wie z.B. Prozes-
soren, oder sie haben beide Sorten von Interfaces, wie z.B. Busbrücken.  
 
In einer typischen transaktionsbasierten Simulationsverifikation werden die eingehenden 
Transaktionen von einem transaktionsbasierten Referenzmodell weiterverarbeitet, das die 
Daten zu eingehenden Lesetransaktionen bereitstellt und eine Folge von ausgehenden Tran-
saktionen erzeugt. Ein solches auf Transaktionen operierendes Modell der zu untersuchenden 
Schaltung heißt Transaction Level Model (TLM) der Schaltung.  
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Die vom TLM erzeugte Folge von ausgehenden Transaktionen muss nicht exakt mit der Folge 
der ausgehenden Transaktionen übereinstimmen, die die Transaktionsextraktoren aus den 
Signalverläufen am Interface des untersuchten Moduls extrahieren. Aber es muss eine der 
Verifikationsaufgabe angepasste Übereinstimmung bestehen. Testbenchkomponenten, die 
diese Übereinstimmung überprüfen, heißen Scoreboards. Diese vergleichen die Folge von 
Transaktionen der Implementierung mit den Transaktionen des TLM und verifizieren so das 
Modul. Ein Scoreboard kann z.B. tolerant gegenüber lokalen Umordnungen der Folge von 
Transaktionen sein, meldet aber einen Fehler, wenn das Modul falsche oder überzählige Tran-
saktionen erzeugt.  
 
Die in Abbildung 1 skizzierte Testbench ist besonders geeignet zur Prüfung eines Moduls 
innerhalb einer Systemsimulation, in der das Modul von Nachbarmodulen angeregt wird. In 
diesem Fall extrahieren die Transaktionsextraktoren tatsächlich die Transaktionen aus dem 
Signalverhalten. Zur reinen Verifikation eines isolierten Moduls, z.B. eines IP-Bausteins, 
muss die Testbench aber auch die eingehenden Transaktionen generieren. In diesem Fall wer-
den zumindest die Generatoren auf der Masterseite der zu untersuchenden Schaltung abstrakt 
beschrieben. Sie bestehen entweder aus Leseroutinen, die z.B. ein Textfile mit den Parame-
tern der auszuführenden Transaktionen einlesen und an Transaktionsextraktor und TLM wei-
tergeben. Die Generatoren können aber auch Zufallsgeneratoren sein, die zunächst die Para-
meter der auszuführenden Transaktionen zufällig bestimmen. Statt der Transaktionsextrakto-
ren werden dann Testbenchkomponenten eingesetzt, die aus den Parametern das Signalverhal-
ten generieren.  

untersuchte
Schaltung

Transaktions‐
extraktor

Scoreboard

Transaktions‐
extraktor

Transaktions‐
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Referenzmodell

falsche,
fehlende,
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verletzung
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verletzung

Unerwartete Folge 
eingehender Transaktionen

Verletzung
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Abbildung 1: Transaktionsbasierte Testbench für Simulation 
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Mit Coveragemessungen wird festgestellt, wie intensiv die Schaltung durch die Verifikation 
untersucht wird, d.h. wie viele Betriebssituationen durchsimuliert wurden. Coverage wird 
einerseits auf dem RTL der zu untersuchenden Schaltung erhoben. Andererseits kann gerade 
funktionale Coverage, d.h. die Simulation bestimmter funktionaler Abläufe häufig von den 
Parametern der Transaktionen abgeleitet werden, sodass die Coveragemessung dasjenige Ab-
straktionsniveau nutzt, das für die gegebene Coveragebedingung besonders geeignet ist.  

3.2 Abstraktionsebenen der vollständigen  Verifikation 
In diesem Abschnitt wird der Ansatz der vollständigen formalen Verifikation aus Anwen-
dungssicht vorgestellt. Abbildung 2 zeigt die damit verbundenen Abstraktionsebenen und die 
durch Verfeinerungen gegebenen Beziehungen zwischen diesen Abstraktionsebenen.  
Die Rolle des transaktionsbasierten Referenzmodells in der Simulation wird von einem Tran-
saktionsautomaten übernommen, der in Abschnitt 3.2.2 eingeführt wird. Die Übergänge des 
Transaktionsautomaten werden durch eingehende Transaktionen ausgelöst und sie beschrei-
ben, welche ausgehenden Transaktionen produziert werden. Der Transaktionsautomat model-
liert nicht, wie die ein- oder ausgehenden Transaktionen durch Signale und Takte implemen-
tiert werden.  
 
Eine Verfeinerung des Transaktionsautomaten repräsentiert die Transaktionen durch ihr Sig-
nalspiel. Der so verfeinerte Automat heißt Operationsautomat und entspricht dem Zusam-
menwirken der Transaktionsextraktoren, eines speziellen Scoreboards und des TLM-
Referenzmodells. Der Operationsautomat wird in Abschnitt 3.2.3 vorgestellt.  
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Abbildung 2: Abstraktionsebenen und ihre Beziehungen 



27 
 

Eine Schaltung wird verifiziert, indem nachgewiesen wird, dass ihr Operationsautomat die 
Spezifikation erfüllt und das gleiche Ein-/Ausgabeverhalten hat wie das zu prüfende Modul. 
Dazu ist eine Zuordnung der Zustände der zu untersuchenden Schaltung zu den Zuständen des 
Operationsautomaten erforderlich, die dem Zustandsmapping der kombinatorischen Äquiva-
lenzverifikation ähnelt. Durch das Zustandsmapping entstehen Operationseigenschaften, über 
die in Abschnitt 3.2.4 gesprochen wird. Die Abstraktionen werden in Abschnitt 3.2.6 mit an-
deren im Schaltungsentwurf und in der formalen Verifikation üblichen Abstraktionstechniken 
verglichen.  
 
Ihr Beweis mit IPC wird in Abschnitt 3.3 dargestellt und ebenso die mit dem IPC-Einsatz 
verbundenen Erreichbarkeitsbedingungen aus Anwendersicht.  
 
Bei der Ausführung der vollständigen Verifikation in der Praxis konzentriert sich der Verifi-
kateur zu einem Zeitpunkt immer nur auf die Verifikation einer Operation. Technologie und 
Theorie zur Beantwortung der Frage, ob die gesamte Schaltungsfunktion untersucht wurde, 
wird in Abschnitt 3.4 vorgestellt. Dies betrifft einerseits Schaltungsteile, die Operationen na-
cheinander ausführen, Cluster genannt werden, und deren Verifikation mit dem Vollständig-
keitsprüfer aus Abschnitt 3.4.3 ihrerseits auf Verifikationslücken geprüft wird. Es betrifft aber 
auch die Zusammenschaltung von Clustern zu nebenläufigen Funktionalitäten, über die in 
Abschnitt 3.5 gesprochen wird.  

3.2.1 Beispiel 
Die im folgenden einzuführenden Konzepte sollen beispielhaft anhand einer Speicherschnitt-
stelle illustriert werden. Wie Abbildung 3 zeigt, vermittelt die Schnittstelle den Datentransport 
zwischen einem Prozessor und einem SDRAM. SDRAMs sind Speicherblöcke, deren Spei-
cherstellen man sich als in einer Matrix angeordnet vorstellen soll. Entsprechend wird von 
einer Zeilen- und einer Spaltenadresse gesprochen. Die Spaltenadresse wird üblicherweise 
durch die obere Hälfte der Leitungen des Adressbusses gegeben, die Zeilenadresse durch die 
untere Hälfte.  
 
Die Steuereingänge eines SDRAMs heißen üblicherweise cs_n, we_n, ras_n und cas_n und 
erinnern an Namen wie Chip Select oder Write Enable. Ihre Funktionsweise ist aber besser zu 
verstehen, wenn die Gesamtheit der vier Signale als Kommandobus begriffen wird, über den 
das SDRAM Befehle erhält. Ein solche Befehl ist beispielsweise "row activate", mit dem eine 
Zeile aktiviert wird, was durch die Bedingung 
 

cs_n = 0 and ras_n = 0 and cas_n = 1 and we_n = 1 

über die Signale des Kommandobusses kodiert ist. Entsprechend gibt es Lese- und Schreibbe-
fehle, die die Übertragung von Datenbursts veranlassen, einen Stop-Befehl, mit dem die Über-
tragung eines Bursts beendet wird, ein Precharge-Befehl mit dem die Aktivierung einer Zeile 
beendet wird, d.h. die Zeile geschlossen wird und ein NOP-Befehl, bei dem gar nichts passie-
ren soll.  
 
Auslesen oder Speichern eines Datums wird vom Prozessor durch die Aktivierung des Re-
quest-Signals req und einen passenden Wert auf dem rw-Signal verlangt. Die Adresse findet 
sich dann auf dem Signal address und die Schreib- bzw. Lesedaten auf dem Signal rdata bzw. 
wdata. Der Prozessor muss die von ihm getriebenen Signale stabil halten, bis sie von der 
Speicherschnittstelle durch Aktivierung des ready-Signals quittiert werden. Diese Aktivierung 
validiert auch die Schreibdaten.  
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Zum Auslesen oder Speichern sind normalerweise mehrere Befehle an das SDRAM vonnö-
ten, die nacheinander eine Zeile der Speichermatrix aktivieren, dann mit der Spaltenadresse 

auf die Speicherstelle lesend oder schreibend zugreifen und zum Schluss die Speicherzeile 
schließen. Die entsprechenden Befehle des Kommandobusses heißen "row activate", "read" 
oder "write", und "precharge". Die Kommandos werden durch Werte auf der Adressleitung 
sdram_addr oder der Schreibdatenleitung sdram_wdata begleitet, oder sie führen dazu, dass 
das SDRAM eine gewisse Zeit nach dem Lesebefehl gültige Werte auf der Lesedatenleitung 
sdram_rdata einstellt. Die einzelnen SDRAM-Befehle müssen gewisse, speichertypabhängige 
Zeitabstände voneinander einhalten, die durch NOP-Befehle eingestellt werden. Nach der 
Aktivierung einer Zeile können mehrere Schreib- und Leseoperationen auf die Elemente die-
ser Zeile durchgeführt werden, ohne dass dazu diese Zeile geschlossen oder erneut aktiviert 
werden muss.  

3.2.2 Transaktionsautomat 
Der Ausgangspunkt der vollständigen Verifikation ist eine transaktionsbasierte Automaten-
darstellung der Spezifikation, die hier Transaktionsautomat genannt wird. Diese ist dem 
TLM-Referenzmodell der simulationsbasierten Verifikation recht ähnlich. Der Automat bear-
beitet eingehende Transaktionen und generiert dazu Folgen von ausgehenden Transaktionen. 
Unterschiede in den Abstraktionsniveaus von TLM-Referenzmodellen und Transaktionsau-
tomaten werden in Abschnitt 3.2.2 diskutiert.  
 
Die Zustände des Transaktionsautomaten werden "abstrakte konzeptionelle Zustände" ge-
nannt. Analog der Aufteilung von Schaltungen in Kontroll- und Datenanteil bestehen die ab-
strakten konzeptionellen Zustände des Transaktionsautomaten aus einem Kontrollanteil und 
einem Datenanteil. Der Kontrollanteil heißt abstrakter wichtiger Zustand des Transaktionsau-
tomaten. Der Datenanteil heißt sichtbarer Zustand, weil die in der Schaltung gespeicherten 
Daten in dieser Form in der Spezifikation sichtbar sind. Die Variablen, in denen die sichtba-
ren Zustände gespeichert werden, heißen sichtbare Register.  
 
Abbildung 4 zeigt den Transaktionsautomaten des SDRAM Interfaces. Es gibt zwei wichtige 
Zustände, nämlich IDLE und ROW_ACT. Letzterer trägt der Tatsache Rechnung, dass bereits 
eine Speicherzeile aktiviert ist, und nachfolgende Zugriffsoperationen auf die gleiche Spei-

SDRAM

SDRAM Interface

sd_addr sd_ctrlsd_wdata sd_rdata

Processor

request rw address wdata rdata ready

 
Abbildung 3: SDRAM Interface und seine Systemintegration 
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cherzeile deshalb schneller durchgeführt werden können. Im Zustand ROWACT gibt es auch 
einen sichtbaren Zustand actrow, der Auskunft über die gerade geöffnete Speicherzeile gibt. 
Im Idle-Zustand ist diese Angabe bedeutungslos.  
 
Allgemein führt ein Transaktionsautomat abhängig von dem abstrakten konzeptionellen Zu-
stand und – falls das Modul Slaveinterfaces besitzt – von eingehenden Transaktionen einen 
Zustandswechsel durch. Während dieses Zustandswechsels bestimmt der Automat die Lese-
daten für eingehende Lesetransaktionen. Ferner generiert der Automat ausgehende Transak-
tionen, sofern das Modul über Masterinterfaces verfügt. Der Zeitbegriff eines Transaktionsau-
tomaten ist demnach ereignisgetrieben.  
 

Wenn ein Transaktionsautomat als Automatengraph dargestellt werden soll, wird die für 
Schaltungen mit Kontroll- und Datenanteil übliche Repräsentation genommen: Knoten des 
Transaktionsgraphen sind nur die wichtigen Zustände und das Verhalten des Datenpfades 
wird durch geeignete Ausdrücke repräsentiert, die entweder Teil der Bedingungen sind, unter 
denen eine Transition durchgeführt wird oder die Daten oder Adressen bestimmen, die bei der 
Transition von der Schaltung ausgegeben werden. Der Rest der Darstellung wird mit dieser 
vergröberten Sichtweise arbeiten, in der der Transaktionsautomat häufig relativ wenige wich-
tige Zustände und wenige Transitionen enthält.  
 
Der Graph des Transaktionsautomaten des SDRAM Interfaces ist in Abbildung 4 dargestellt. 
Bei der Darstellung des Transaktionsautomaten wurde davon ausgegangen, dass der Prozes-
sorbus die Transaktionen pread(R,C), pwrite(R,C,D) und pnop kennt, die in beliebiger Rei-
henfolge auftreten dürfen. R steht für die Zeilen-, C für die Spaltenadresse des Speichers und 
D für die Schreibdaten. Der Schreibvereinfachung wegen bleiben die Lesedaten unerwähnt. 
Der Speicherbus zwischen dem Interface und dem SDRAM beherrscht die Transaktionen 
mnop, activate(R), mwrite(C,D), mread(C), precharge, die die jeweiligen SDRAM-Befehle 
und die zugehörigen Zeitbedigungen enthalten sollen. Die einzelne Transaktion wird durch 
einen Ausdruck der Form <Bedingung> "/" <Aktion> charakterisiert. Die <Bedingung> muss 
dabei erfüllt sein, damit die Transition ausgeführt wird, und die Ausführung der Transaktion 

IDLE

ROW_ACT

reset pnop / mnop

pnop /
precharge

pread(R,C) /
activate(R) & 
mread(C),
actrow = R 

pwrite(R,C,D) /
activate(R), 
mwrite(C,D),
actrow <= R 

pwrite(R,C,D) 
and R = actrow /
mwrite(C,D)

pwrite(R,C,D) 
and R ≠ actrow /
precharge,
activate(R),
mwrite(C,D),
actrow <= R

pread(R,C) 
and R = actrow /
mread(C)

pread(R,C,D) 
and R ≠ actrow /
precharge,
activate(R),
mread(C),
actrow <= R

 
Abbildung 4: Transaktionsautomat des SDRAM Interfaces 
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bewirkt die unter <Aktion> beschriebenen Aktivitäten. Die angegebenen Transaktionen wer-
den nacheinander versandt, und den sichtbaren Registern wird der neue sichtbare Zustand 
zugewiesen.  
 
In Abbildung 4 gibt es etwa eine Transition, die durchgeführt wird, wenn das SDRAM Inter-
face im abstrakten konzeptionellen Zustand ROW_ACT ist, wenn auf dem Prozessorbus eine 
pwrite(R, C, D)-Transaktion eingestellt ist, und wenn die Zeilenadresse R mit der Adresse 
actrow übereinstimmt, die als Teil des sichtbaren Zustands die Adresse der aktivierten Spei-
cherstelle angibt. In diesem Fall gibt das SDRAM-Interface eine Transaktion mwrite(R, D) an 
das SDRAM weiter und bleibt in dem abstrakten konzeptionellen Zustand ROW_ACT, ohne 
den sichtbaren Zustand actrow zu verändern.  
 
Mit jeder Transition des Transaktionsautomaten ist eine Verifikationsaufgabe verbunden: 
Über das zu untersuchende Modul ist nachzuweisen, dass es ausgehend von der Implementie-
rung des wichtigen Zustand bei Eintreffen der eingehenden Transaktion unter Berücksichti-
gung des sichtbaren Zustands die richtige ausgehende Transaktion und die richtigen Daten 
erzeugt, sich in den entsprechenden neuen wichtigen Zustand begibt und den sichtbaren Zu-
stand richtig anpasst.  

3.2.3 Verfeinerung zum Operationsautomat 
Um diese Beweisaufgaben untersuchen zu können, müssen die Zusammenhänge zwischen 
dem Transaktionsautomaten und dem Ein-/Ausgabeverhalten der zu untersuchenden Schal-
tung geklärt werden: Dazu müssen die vorher als atomar betrachteten Transaktionen durch 
das Verhalten der Ein- und Ausgabesignale des zu untersuchenden Moduls ausgedrückt wer-
den. Die wesentliche Information hierzu kommt von den Spezifikationen der Protokolle der 
Busse an den Slave- und Masterinterfaces. Diese Spezifikationen legen fest, welches Verhal-
ten seiner Eingabesignale das Modul von seiner Umgebung erwarten darf und wie sich die 
Ausgabesignale des Moduls im Zusammenhang damit verhalten müssen. Diesem Verfeine-
rungsschritt entspricht in der simulationsbasierten Verifikation die Ergänzung des TLM-
Referenzmodells durch die Transaktionsextraktoren.  
 
Nachdem die Protokollspezifikation eingebracht wurde, ist die Beschreibung zunächst noch 
unabhängig von einer konkreten Implementierung und legt nicht fest, wann das zu untersu-
chende Modul die Synchronisationsereignisse produziert, die es der Protokollspezifikation 
zufolge erzeugen soll, und welche zeitliche Beziehung zwischen eingehenden und ausgehen-
den Transaktionen herrschen sollen. Solche Freiheitsgrade werden in der simulationsbasierten 
Verifikation durch das Scoreboard ausgedrückt, das die möglichen zeitlichen Beziehungen der 
Spezifikation akzeptiert und andere zurückweist. Für formale Verifikation lassen sich diese 
Freiheitsgrade nur schwer ausdrücken. Der hier vorgestellte Ansatz geht daher einen etwas 
anderen Weg: Er verlangt, dass einzig die durch das RTL implementierte zeitliche Beziehung 
eingestellt wird.  
 
Nach Einbringen dieser Informationen entsteht aus dem Transaktionsautomat ein verfeinerter 
Automat, der Operationsautomat genannt wird. Seine Zustände sind nach wie vor die abstrak-
ten konzeptionellen Zustände des Transaktionsautomaten. Der Operationsautomat beschreibt 
aber das Ein-/Ausgabeverhalten der Schaltung präzise für Signale und Takte. Die Transitio-
nen des verfeinerten Automaten werden aber nun ausgelöst, wenn Bedingungen an die konk-
reten Eingangssignale der Schaltung erfüllt sind, und sie erzeugen das entsprechende Verhal-
ten auf den Ausgabesignalen, das wiederum durch eine Bedingung beschrieben wird. Beide 
Bedingungen sind im Allgemeinen sequentiell und werden sich im allgemeinen zeitlich über-
lappen.  
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Eine Transition des Operationsautomaten wird demnach durch einen abstrakten konzeptionel-
len Anfangs- und Endzustand und durch Bedingungen über die konkreten Eingangs- und 
Ausgangssignale charakterisiert. Sie soll als Operation bezeichnet werden.  
 
Die Verfeinerung legt weiterhin die zeitliche Relation aufeinanderfolgender Operationen fest. 
Dazu wird in jeder Operation ein symbolischer Anfangszeitpunkt ݐ festgelegt und ein symbo-
lischer Referenzzeitpunkt ௥ܶ௘௙, zu dem alle Nachfolgeoperationen beginnen. Der Referenz-
zeitpunkt einer Operation wird bestimmt durch einen zeitlichen Versatz gegenüber dem An-
fangszeitpunkt ݐ, und dieser zeitliche Versatz kann sowohl vom sichtbaren Zustand zu Beginn 
der Operation, als auch vom Verhalten der Eingabesignale abhängen. 
 
Im Kontext von Abbildung 1 vereinigt der Operationsautomat die Aufgaben des Transaction 
Level Model, des Scoreboards und der Transaktionsextraktoren bei der Verifikation. Der Ope-
rationsautomat könnte z.B. per Simulation parallel mit dem zu verifizierenden Modul ausge-
führt werden. Dann würde die Verifikation in der Prüfung bestehen, ob die Ausgaben des zu 
verifizierenden Moduls die Bedingungen an die Ausgabesignale erfüllen, die der Operations-
automat verlangt.  
 
Die Verfeinerung des Transaktionsautomaten kann so exakt gewählt werden, dass der Opera-
tionsautomat jedem Eingabetrace genau einen Ausgabetrace zuordnet. In diesem Fall prüft die 
Verifikation die Äquivalenz zwischen dem Operationsautomaten und der zu verifizierenden 
Schaltung.  
 
Abbildung 5 präsentiert die Operation, die sich aus der Transition des Transaktionsautomaten 
unten links in Abbildung 4 ergibt. Als Prozessorbusprotokoll dient das oben schon eingeführ-
te einfache Request-Ready-Protokoll, bei dem nach der Aktivierung des ݐݏ݁ݑݍ݁ݎ-Signals alle 
Angaben stabil gehalten werden müssen, bis das SDRAM mit einem ݕ݀ܽ݁ݎ-Puls den Zugriff 
quittiert und gleichzeitig die Werte auf dem ܽݐܽ݀ݎ-Signal validiert. Auf dem SDRAM-Bus 

wird je ein Precharge-, Activate-, Lese- und Stopkommando unter den erforderlichen Zeitbe-
dingungen abgesetzt. Das Stopkommando ist erforderlich, weil das Read-Kommando sonst 
eine Burstoperation anfordern würde.  

sd_wdata

sd_rdata

sd_addr

sd_ctrl

wdata

rdata

address

ready

rw

request

prev(sd_rdata)

row(address)

stop nopreadnopactivatenopprech

col(address)

row(address) ≠ actrow

t T

 
Abbildung 5: Operation Lesen mit Wechsel der Speicherzeile 
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In der Operationsdarstellung von Abbildung 5 ist die Eingabebedingung der Operation blau 
gezeichnet, sie enthält den Vergleich zwischen der Zeilenadresse der Transaktion und dem 
sichtbaren Zustand. Die Beschreibung der Aktivitäten auf den Ausgabesignalen ist rot ge-
zeichnet. Die schwarze Markierung bezeichnet Signalwerte, die an anderer Stelle in Ausdrü-
cken referenziert werden und bezeichnet selbst keine Annahme oder Forderung.  
 
In dieser Beschreibung wird auch über die Ausgabe der Lesedaten an den Prozessor auf dem 
Ausgabesignal ܽݐܽ݀ݎ Auskunft gegeben. An den schwarz markierten Werten des ܽ݀݀ݏݏ݁ݎ-
Signals wird deutlich, dass die Operation die Stabilität der Prozessorbussignale bis zum Rea-
dy-Puls ausnutzt. Ferner enthält die Beschreibung die Festlegung des Referenzzeitpunkts 

௥ܶ௘௙, der in diesem Fall gleich ݐ ൅ 9 ist. Neben den Bedingungen über die Ein- und Ausgabe-
signale entsprechend Abbildung 5 wird die Operation charakterisiert durch ihren wichtigen 
Anfangs- und Endzustand row_act, sowie durch den sichtbaren Zustand ܽܿݓ݋ݎݐ, der im Ver-
lauf der Operation mit der neuen Zeilenadresse belegt wird. Die Informationen über den kon-
zeptionellen Zustand sind nicht in Abbildung 5 dargestellt.  

3.2.4 Verfeinerung zu Operationseigenschaften 
Wenn die gerade beschriebene Äquivalenzverifikation zwischen Operationsautomat und 
Schaltung mit der Qualität formaler Verifikation durchgeführt werden soll, sind zusätzliche 
Maßnahmen erforderlich, um praxisrelevante Schaltungsgrößen untersuchen zu können. Für 
den hier beschriebenen Ansatz werden die abstrakten konzeptionellen Zustände explizit mit 
den Zuständen der zu untersuchenden Schaltung in Beziehung gesetzt und dadurch der Äqui-
valenzvergleich partitioniert.  
 
Das entspricht der Vorgehensweise bei der kombinatorischen Äquivalenzverifikation [Filkorn 
1992, Kuehlmann/Krohm 1997, Lohse/Warkentin 1998, Bormann/Warkentin 1999, Hoe-
reth/Müller-Brahms/Rudlof 2002]: Dort besteht die ursprüngliche Verifikationsaufgabe eben-
falls im Nachweis, dass die Schaltungen gleiches Ein-/Ausgabeverhalten haben. Dies ist zu-
nächst eine sequentielle Verifikationsaufgabe, bei der beliebig lange Eingabe- und Ausgabet-
races betrachtet werden müssen. Diese sequentielle Verifikationsaufgabe kann aber nur mit 
Algorithmen gelöst werden, die schon an ziemlich kleinen Schaltungen scheitern. Deshalb 
werden in einem Vorverarbeitungsschritt die Zustände der beiden zu vergleichenden Schal-
tungen in Beziehung gesetzt, indem deren Zustandssignale einander zugeordnet werden. 
Durch diese Zuordnung wird die ursprüngliche Verifikationsaufgabe zeitlich unterteilt: Die 
Verifikation nimmt gleiche Zustände zu einem beliebigen Anfangszeitpunkt ݐ an und beweist 
die Gleichheit der Zustände zum Zeitpunkt ݐ ൅ 1 (und natürlich auch die Gleichheit der Aus-
gabesignale zum Zeitpunkt ݐ). Diese zeitlich unterteilte Verifikationsaufgabe kann mit SAT-
Algorithmen behandelt werden, deren Leistungsfähigkeit die Untersuchung großer Schaltun-
gen ermöglicht. Die Reduktion auf ein kombinatorisches Problem ist zulässig, weil mit der 
kombinatorischen Äquivalenzverifikation Entwurfsschritte wie Synthese, Gatteroptimierun-
gen, Einfügen von Testlogik oder Änderungen in letzter Minute verifiziert werden sollen, die 
die Zustandskodierung der Schaltung nicht verändern sollen. 
 
Der Charme dieser Vorgehensweise besteht in ihrem Pessimismus. Sie liefert lieber einmal 
ein negatives Vergleichsergebnis, wo eigentlich bereits Äquivalenz herrscht. Wenn das Ver-
fahren aber zwei Schaltungen als äquivalent beweist, dann haben sie verlässlich das gleiche 
Ein- und Ausgabeverhalten. Verkehrte Zustandszuordnungen können keine fälschlicherweise 
positiven Resultate bewirken, mit denen Fehler übersehen würden. Allerdings sind fälschlich 
negative Resultate durchaus möglich, bei denen Schaltungen mit gleichem Ein-
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/Ausgabeverhalten als unterschiedlich bezeichnet werden. Dann werden Gegenbeispiele er-
zeugt, die Hinweise auf Schaltungsfehler oder auf fehlerhafte Zustandszuordnungen enthalten.   
 
Dieser Ansatz geht ähnlich vor: Den konzeptionellen Zuständen des Operationsautomaten 
werden die Zustände der zu untersuchenden Schaltung zugeordnet. Dadurch wird der Ope-
rationsautomat zu einem Automaten verfeinert, dessen Zustände durch Bedingungen über die 
konkreten Signale der Implementierung gegeben sind. Diese Zustandsbedingungen sollen 
konkrete konzeptionelle Zustände heißen. Der Vorteil dieses verfeinerten Automaten besteht 
darin, dass jede Transition und damit jede Operation für sich in einer separaten Verifikations-
aufgabe mit der Schaltung verglichen werden kann. Diese Verifikationsaufgabe nimmt an, 
dass sich die Schaltung im konkreten konzeptionellen Anfangszustand einer Operation befin-
det und beweist, dass die Schaltung sich entsprechend der Operation verhält und sich zum 
Referenzzeitpunkt in einem Zustand befindet, der den konkreten konzeptionellen Endzustand 
erfüllt. Diese Verifikationsaufgabe lässt sich durch eine Eigenschaft ausdrücken. Diese Eigen-
schaft wird Operationseigenschaft genannt. Der Automat der Operationseigenschaften unter-
scheidet sich vom Operationsautomaten nur in Bezug auf die Zustände. Die Transitionen und 
Referenzzeitpunkt sind gleich. Er wird deswegen mit dieser Menge identifiziert.  

idle

(req = '1' and rw = '0' and
row(address) = last_row) /
sd_ctrl <= write;
sd_addr <= col(address);
ready <= '1';
sd_wdata <= wdata;

sd_ctrl <= stop;
ready <= '0';

req = '1' and rw = '1' and
row(address) = last_row /
sd_ctrl <= read;
sd_addr <= col(address)
ready <= '0';

sd_ctrl <= stop;
ready <= '0';

sd_ctrl <= nop;
ready <= '0';

rdata <= sd_rdata;
ready <= '1';
ctrl <= nop;

(req = '0' or
row(address /= last_row) /
sd_ctrl <= precharge;
ready <= '0';

req = '0' /
sd_ctrl <= nop;
ready <= '0'; 

req = '1' /
sd_ctrl <= row_act;
sd_addr <= row(address); 
last_row <= row(address);
ready <= '0'; 

sd_ctrl <= nop; 
ready <= '0';

sd_ctrl <= nop; 
ready <= '0'

reset

sd_ctrl <= nop;
ready <= '0'; 

row_act

sd_ctrl <= nop;
ready <= '0';

 
Abbildung 6: Implementierung des SDRAM Interfaces 
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Die Zustandszuordnung ist eine Funktion, die Zustände der Implementierung (zu möglicher-
weise mehreren Takten) auf die konzeptionellen Zustände und einen Spezialwert ٣ abbildet. 
Der Spezialwert steht für solche Zustände der Implementierung, die keinen konzeptionellen 
Zustand repräsentieren. In der Praxis gibt es aber für jeden wichtigen Zustand ein Prädikat, 
das feststellt, wann die Schaltung in einem wichtigen Zustand ist. Ferner gibt es für jeden 
wichtigen Zustand eine separate Funktion, die das Verhalten der Schaltung auf den zugehöri-
gen sichtbaren Zustand abbildet.  
 
Die Zustandszuordnung muss vorgegeben werden. Während sie beim kombinatorischen Ver-
gleich durch geeignete Algorithmen identifiziert werden kann, ist hier der Benutzer gefragt. 
Der Benutzer arbeitet aber mit einem Sicherheitsnetz, das dem pessimistischen Charme der 
Äquivalenzverifikation entspricht: Falsche Benutzervorgaben können nur dazu führen, dass 
die Verifikation keine Äquivalenz zwischen Operationseigenschaften und Implementierung 
feststellt, obwohl eigentlich schon Äquivalenz herrscht. Es ist nicht möglich, durch falsche 
Benutzervorgaben zu einem fälschlich positiven Resultat zu gelangen.  
 
Zur Bestimmung der Zustandszuordnung beim SDRAM-Interface muss die Implementierung 
untersucht werden. Abbildung 6 beschreibt den Zustandsübergangsgraphen der Implementie-
rung. Eine Transition dieses Graphen entspricht einem Takt. Die Transition wird charakteri-
siert durch die Zuweisungen an Register, die Großteils die Ausgabesignale treiben, und ggf. 
durch die Bedingungen, unter der die Transition ausgeführt wird. Eine naheliegende Zu-
standszuordnung bildet ݁ݐܽݐݏ ൌ  ݈݅݀݁ auf den wichtigen Zustand IDLE und ݁ݐܽݐݏ ൌ
 ݓ݋ݎ_ݐݏ݈ܽ auf den wichtigen Zustand ROW_ACT ab, sowie den Inhalt des Registers ݐܿܽ_ݓ݋ݎ 
auf den sichtbaren Zustand actrow.  

3.2.5 Darstellung von Operationseigenschaften 
Wenn diese Zustandszuordnung zugrunde gelegt wird, kann die zu Abbildung 5 gehörende 
Operationseigenschaft gebildet werden. Sie wird in der Sprache ITL ausgedrückt, die so eng  
an Timingdiagramme angelehnt ist, dass sich die entsprechenden Eigenschaften häufig sehr 
anschaulich visualisieren lassen.  
 
ITL unterscheidet zwischen einem Annahme- und einem Beweiszielteil. Der Annahmenteil 
entspricht der linken Seite einer Implikation und der Beweiszielteil der rechten Seite. Die Im-
plikation wird für alle Zeitpunkte ݐ ൒ 0 geprüft. Annahme und Beweiszielteil bestehen aus 
temporalen Bedingungen, die aus einem Zustandsprädikat und zeitlichen Spezifikationen ge-
bildet werden. Die zeitlichen Spezifikationen referenzieren Zeitpunkte explizit, relativ zu ei-
nem beliebigen aber festen Zeitpunkt ݐ. 
 
Durch die explizite Benennung der Zeitpunkte ist es möglich, Annahme- und Beweiszielteil 
zeitlich überlappen zu lassen. Dies ist für Operationseigenschaften wichtig, denn Operationen 
können sich auch durch die Werte von Eingabesignalen zu recht späten Zeitpunkten unter-
scheiden, wie z.B. Lesezugriffe eines Prozessors, die normal abgewickelt werden oder durch 
eine Fehlermeldung beendet werden.  
 
In dieser Beziehung hat ITL Vorteile gegenüber der üblichen Verwendung von SVA oder 
PSL, bei der der Antezendent (der der ITL-Annahme entspricht) und der Sukzedent (der dem 
Beweiszielteil entspricht) zeitlich voneinander getrennt sein müssen. Ein weiterer Vorteil von 
ITL besteht darin, dass es gar nicht erst Operatoren zulässt, die bei gegebenem Anfangszeit-
punkt der Eigenschaft unterschiedliche Matchings zulassen, über deren Menge dann räsoniert 
wird. Dies ist eine Quelle von Fehlern selbst in der Anwenderliteratur für SVA.  
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Die Graphik drückt die Annahme durch blaue Linien und den Beweiszielteil durch rote Linien 
aus. Falls sich die Eigenschaft beweisen lässt, ist es möglich, die Graphik auf eine transpa-
rente Folie zu drucken und über jeden möglichen Simulationslauf des SDRAM Interfaces zu 
ziehen. Wo immer die blauen Linien passen, müssen dann auch die roten Linien passen. 
 
Die textuelle Darstellung der zu der Operation aus Abbildung 5 gehörenden Operationseigen-
schaft ist 
 

property read_new_row is  
   
assume:  
at t:  state = row_act;  
at t:  request = '1';  
at t:  rw = '1';  
at t:  address /= last_row;  
   
prove:  
at t+9:  state = row_act;  
at t+9:  last_row = prev(row(address));  
   
during [t+1, t+7]:  ready = '0';  
at t+8:  ready = '1';  
at t+9:  ready = '0';  
at t+8:  rdata = prev(sd_rdata);  
   
at t+1:  sd_ctrl = precharge;  
at t+2:  sd_ctrl = nop;  
at t+3:  sd_ctrl = activate;  
at t+3:  sd_addr = row(address);  
at t+4:  sd_ctrl = nop;  
at t+5:  sd_ctrl = read;  
at t+5:  sd_addr = col(address);  
at t+6:  sd_ctrl = stop;  
during [t+7, t+9]:  sd_ctrl = nop;  
   
end property;  

 
Die Funktionen row und col extrahieren dabei aus der Adresse die Zeilen- und Spaltenadres-
se. Abbildung 7 präsentiert die zugehörige Graphik. Die Eigenschaft lässt sich nur beweisen, 
wenn während des Beweises vorausgesetzt wird, dass sich die Schaltungsumgebung entspre-
chend des Protokolls verhält. Dies wird in den folgenden beiden Constraints formalisiert: 
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constraint no_reset :=  

reset = '0';  
end constraint; 
 
constraint processor_protocol := 
 if request = '1' and ready = '0' then  

next(request) = '1' and 
  next(address) = address and 
  next(rw) = rw and 
  if rw = '0' then next(wdata) = wdata; 
 end if; 
end constraint;  
 

3.2.6 Diskussion 
Operationseigenschaften, Operationsautomat und Transaktionsautomat sind Schaltungsbe-
schreibungen mit wachsendem Abstraktionsgrad. In den Operationseigenschaften wird nur 
noch fallweise Auskunft über das Verhalten einiger interner Signale der Schaltung gegeben. 
Operationsautomaten geben nicht einmal mehr darüber Auskunft, sondern beschreiben Ver-
halten interner Signale nur noch in Bezug auf ihre Aufgabe, die Reihenfolge der Operationen 
festzulegen und für den Informationsfluß zwischen aufeinanderfolgenden Operationen zu sor-
gen. Operationseigenschaften und –automaten repräsentieren das Ein-/Ausgabeverhalten aber 
signal- und zyklenexakt. Erst der Übergang zu Transaktionsautomaten abstrahiert auch das 
Ein-/Ausgabeverhalten der Schaltung zu atomaren Transaktionen. 
 
Operationseigenschaften und –automaten stellen also das Ein-/Ausgabeverhalten der Schal-
tung nicht weniger präzise dar als die ursprüngliche RTL-Beschreibung. Dabei sind die Ope-
rationen aber stärker strukturiert, weil in den Operationen zusammengehörende Aktivitäten 
auf den Ausgabesignalen in ihrem Zusammenhang untereinander und in ihrem Zusammen-
hang mit Eingaben dargestellt werden. Dies ist weniger eine Abstraktion als eine Strukturie-
rung des Ein-/Ausgabeverhaltens. Diese Strukturierung macht aus einer meist völlig unüber-
sichtlichen Vielzahl an möglichen Ausgabeaktionen des RTLs eine überschaubare Anzahl von 
Operationen. Dadurch läßt sich die Schaltungsfunktion leichter verstehen und es lässt sich 
leichter entscheiden, ob die Operation einer Schaltung richtig ist.   
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Abbildung 7: Graphische Darstellung der Eigenschaft 
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Der Verständnisgewinn beim Übergang von RTL zu Operationen entspricht etwa dem Ver-
ständnisgewinn, der sich dadurch einstellt, dass statt einer Netzliste die zugehörige RTL-
Beschreibung untersucht wird. Auch hier wird das Schaltungsverständnis erleichtert, indem 
einzelne Signale zu Bitvektoren und komplizierte Logiken, die durch Gatter und verbindende 
interne Signale aufwändig beschrieben sind, durch mächtige oder zumindest anschaulichere 
Operatoren zusammengefaßt werden. Im Verhältnis zwischen Netzliste und RTL spielen Wer-
te der Bitvektoren und die sie zusammenfassenden mächtigeren Operatoren etwa die Rolle, 
die Transaktionen und Operationen im Verhältnis zwischen RTL und einem Operationsauto-
maten spielen.  
 
Doch führt die Strukturierung des Ein-/Ausgabeverhaltens durch Operationen bzw. Operati-
onseigenschaften und die damit verbundene Abstraktion internen Verhaltens nicht nur zu ei-
nem besseren Verständnis der Schaltung. Es wird in den folgenden Abschnitten gezeigt wer-
den, dass Operationen auch zu Beweisaufgaben führen, die für die Beweistechnik besonders 
geeignet sind, sodass gegebene Schaltungen mit geringerem technischen Aufwand verifiziert 
werden können, bzw. mit vorhandenen Resourcen größere Schaltungen untersucht werden 
können.  
 
Dieser Effekt wird auch mit anderen in der Literatur diskutierten Abstraktionen wie etwa pre-
dicate abstraction und abstraction refinement angestrebt [Kroening/Seshia 2007, Clarke et al. 
2000 , Wang et al. 2006, Chauhan et al. 2002, McMillan/Amla 2003, Gupta et al. 2003, Jain et 
al. 2008]. In diesen Verfahren geht es aber immer darum, das Modell einer Schaltung geeignet 
zu reduzieren. In dieser Arbeit wird auf derartige Reduktionen des Modells verzichtet. Alle 
Eigenschaften werden auf einer internen Repräsentation des gesamten RTLs durchgeführt. 
Die einzige Maßnahme zur Reduktion der Größe eines Modells besteht ggfs. in kompositiona-
len Techniken, bei denen eine Schaltung in Teilschaltungen zerlegt wird, die dann separat 
verifiziert werden.  

3.3 Beweistechnik 
In der vollständigen Verifikation sind Beweistechnik und Methodik besonders gut aufeinan-
der abgestimmt. Die Beweistechnik der Wahl ist Interval Property Checking (IPC), ein Be-
weisverfahren, das die aus Operationseigenschaften resultierenden großen Verifikations-
aufgaben häufig in Minutenschnelle bearbeiten kann. Denn bei vollständiger Verifikation fällt 
der Nachteil von IPC nicht so sehr ins Gewicht, dass Erreichbarkeitsbedingungen vorgegeben 
werden müssen, mit denen die im Schaltungsbetrieb erreichbaren Zustände beschrieben wer-
den. Zur vollständigen Verifikation werden nämlich vergleichsweise wenige und einfache 
Erreichbarkeitsbedingungen benötigt. Darüber hinaus werden die vom Benutzer vorgegebe-
nen Erreichbarkeitsbedingungen geprüft, sodass die Verifikation nicht durch versehentlich 
falsche Vorgaben korrumpiert werden kann.  
 
So führt die Abstimmung zwischen Beweistechnik und Methodik bei der vollständigen Veri-
fikation dazu, dass auch große Schaltungen mit Operationseigenschaften untersucht werden 
können, und trotzdem der Aufwand für die Erstellung der Erreichbarkeitsbedingungen akzep-
tabel bleibt. Der Aufwand ist jedenfalls so gering, dass die vollständige Verifikation produk-
tiver ist als die simulationsbasierte Verifikation, selbst wenn der Qualitätsgewinn unberück-
sichtigt bleibt.  
 
Beim Beweis allgemeiner Assertions mit IPC fallen schwerer zu bestimmende Erreichbar-
keitsbedingungen an. In ABFV-Werkzeugen ist die Erreichbarkeitsanalyse daher weitgehend 
automatisiert. Dass damit nur kleinere Schaltungen untersucht werden können und/oder auf 
vollgültige Beweise von Assertions verzichtet werden muss, wird in Kauf genommen.  
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IPC wird in Abschnitt 3.3.1 behandelt. Erreichbarkeitsbedingungen werden in Abschnitt 3.3.2 
exemplifiziert, und ihre Bestimmung und Rechtfertigung in den Abschnitten 3.3.3 bis 3.3.5 
diskutiert.  

3.3.1 Interval Property Checking (IPC) und Bounded Model Checking 
(BMC) 

Um eine Schaltung zu verifizieren, muss sichergestellt werden, dass jede aus dem Operati-
onsgraphen abgeleitete Operationseigenschaft für jeden Zeitpunkt ݐ ൒ 0 erfüllt ist. 
 
Der entsprechende Beweis kann im Prinzip mit beliebigen formalen Beweisverfahren geführt 
werden. Interval Property Checking (IPC) ist allerdings besonders geeignet, weil es große 
Schaltungen untersuchen kann und schnell zu einem Ergebnis kommt. Interval Property Che-
cking ist ein SAT-basiertes Verfahren [Ganai/Gupta 2007] um digitale Schaltungen zu verifi-
zieren [Lohse/Warkentin 2001]. Die Schaltungen werden durch Mealy-Automaten repräsen-
tiert, diese sollen bitwertige Eingabe-, Ausgabe- und Zustandsvariablen haben. Die Abbildung 
von RTL-Code auf derartige Automaten gehört zum Stand der Technik [Bormann 1995].  
 
Interval Property Checking ist geeignet für Eigenschaften ܣ, die Eingabe-, Ausgabe-, und 
Zustandsvariablen der Schaltung für Zeitpunkte innerhalb eines endlichen Zeitintervalls 
ሾݐ, ݐ ൅ ݊ሿ in Beziehung setzen. Die Eigenschaften werden für alle  Zeitpunkte ݐ ൒ 0 und für 
alle Traces untersucht. Dazu werden die Zustandsübergangs- und Ausgabefunktion des Mea-
lyautomaten ݊ ൅ 1 - mal abgerollt (siehe Abbildung 8). Dadurch entstehen Instanzen der 
Funktionen für die Zeitpunkte ݐ, ݐ ൅ 1 usf. bis ݐ ൅ ݊, durch deren Variablen die Variablen der 
Eigenschaft substituiert werden. Das ergibt eine boolesche Funktion ܣԢ, deren Argumente die 
Instanzen der Eingangsvariablen des Mealyautomaten für jeden der Zeitpunkte ݐ bis ݐ ൅ ݊ 
und die Instanz der Zustandsvariablen zum Zeitpunkt ݐ sind. Die Schaltung erfüllt die urs-
prüngliche Eigenschaft ܣ, wenn ܣԢ für alle Argumente 1 ist.  
 
Nullstellen von ܣԢ weisen auf Abläufe hin, die ܣ verletzen. Diese sog. Gegenbeispiele werden 
charakterisiert durch einen Zustand zum Zeitpunkt ݐ und durch die Folge der Eingabewerte an 
den Zeitpunkten ݐ bis ݐ ൅ ݊. Dabei legt das Verfahren keine Rechenschaft darüber ab, ob der 
Zustand zum Zeitpunkt ݐ erreichbar ist. Wenn er nicht erreichbar ist, ist das Gegenbeispiel 
unrealistisch, d.h. es kann im Betrieb der Schaltung gar nicht auftreten. Dann muss der Be-
weis unter zusätzlichen Erreichbarkeitsbedingungen wiederholt werden. Diese Eigenart be-
schränkt die Anwendung von IPC auf Verfahren, bei denen Erreichbarkeitsbedingungen sepa-
rat bestimmt und validiert werden.  
 

Die Nullstellen von ܣԢ werden mit einem SAT-Verfahren berechnet. Diese Verfahren können 
mittlerweile robust Probleme mit Millionen oder mehr Variablen lösen. Für diese Arbeit ist 
die exakte Funktion der SAT-Algorithmen unerheblich, sie werden etwa in [Ganai/Gupta 
2007] vorgestellt. Bekannte SAT-Beweiser sind GRASP [Marques-Silva/Sakallah 1996], 
Chaff [Malik et al. 2001] und MiniSat [Een/Sörensson 2003]. An der Verbesserung der SAT-
Beweiser wird fortlaufend gearbeitet [Brinkmann 2003, Wedler et al. 2007, Wedler et al. 
2005, Novikov/Goldberg 2001, Novikov 2003, Novikov/Brinkmann 2005, Goldberg/Novikov 
2002], wie auch an dem Einsatz alternativer Beweismethoden [Achterberg/Wedler/Brinkmann 
2008]. 
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IPC ist mit dem Bounded Model Checking (BMC) nach [Biere 1999] verwandt. Im Unter-
schied zu IPC wird bei BMC am Anfang der Instanzen der Zustandsübergangs- und Ausgabe-
funktionen kein beliebiger Zustand eingelesen, sondern der Resetzustand der Schaltung. Die 
Instanzen beschreiben damit den Takt 0, 1, 2, usf. nach dem Zurücksetzen der Schaltung. Die 
Eigenschaft ܣ wird bei BMC nicht für beliebiges ݐ untersucht. Statt dessen bestimmt ein 
BMC-Algorithmus eine Schranke ܰ in Abhängigkeit von den verfügbaren Ressourcen und 
untersucht die Eigenschaft ܣ nur für alle ݐ ൑ ܰ. Ein Gegenbeispiel aus dieser Untersuchung 
ist besonders nützlich, weil es im Resetzustand beginnt und damit nicht wie bei IPC aufgrund 
eines unerreichbaren Anfangszustands unrealistisch sein kann. Wenn die Untersuchung aber 
einen Beweis liefert, so hat dieser aufgrund der Beschränkung auf ܰ Takte nur eine be-
schränkte Aussagekraft, die für konstantes N auch noch von der untersuchten Schaltung ab-
hängt.  
 
Solange ABFV nur die simulationsbasierte Verifikation unterstützen soll, sind ihre Benutzer 
vornehmlich an Gegenbeispielen interessiert und weniger am Beweis dieser Eigenschaft, so-
dass BMC für dieses auch semiformale Verifikation genannte Einsatzszenario geeigneter 
scheint als IPC. Wenn allerdings komplexere Assertions wirklich bewiesen werden müssen, 

weil z.B. so die Einhaltung einer Spezifikation nachgewiesen werden soll, gerät ein Verifika-
teur in ein Dilemma, weil BMC ungeeignet ist, weil andere ABFV-Algorithmen am Beweis 
scheitern können und weil die Bestimmung von Erreichbarkeitsbedingungen zum Beweis der 
Assertion mit IPC aus den in Abschnitt 3.3.5 zu diskutierenden Gründen aufwändig werden 
kann. Ein Ausweg aus diesem Dilemma wird in Abschnitt 3.4.4 beschrieben.  
 
Zum Beweis der Eigenschaft ܣ mit IPC sind nur ݊ ൅ 1 Instanzen der Zustandsübergangs- und 
Ausgabefunktion notwendig, während BMC ܰ ൅ ݊ ൅ 1 Instanzen benötigt, sodass eine BMC-
Verifikation trotz der eingeschränkten Beweiskraft aufwändiger ist als die entsprechende IPC-
Aufgabe.  

3.3.2 Beispiel einer Erreichbarkeitsbedingung 
Das Beispiel des SDRAM Interfaces ist eigentlich zu klein, um die Benutzersicht auf IPC, 
unrealistische Gegenbeispiele und Erreichbarkeitsbedingungen zu vermitteln. Es können we-

Design
@ t

inputs
@ t

outputs
@ t

state
@ t Design

@ t+1

inputs
@ t+1

outputs
@ t+1

state
@ t+1 Design

@ t+2

inputs
@ t+2

outputs
@ t+2

state
@ t+2

state
@ t+3

Assumption 2

Assumption 1

Commitment 1

& yes/no1
1

0

Property

 
Abbildung 8: Generierung einer IPC-Beweisaufgabe 
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der die geringen Laufzeiten eines IPC-basierten Beweises einer Operationseigenschaft de-
monstriert werden, noch der Facettenreichtum der benötigten Erreichbarkeitsbedingungen.  
 
Um aber überhaupt etwas präsentieren zu können, soll angenommen werden, dass das 
SDRAM-Interface aus Abbildung 6 entsprechend Abbildung 9 modifiziert werde, d.h. durch 
Entfernung der Zuweisungen an das Ausgaberegister ݕ݀ܽ݁ݎ, wenn die Schaltung im Zustand 
݈݅݀݁ ist. Diese Änderung ist unerheblich, denn auf allen Pfaden, die in den Zustand ݈݅݀݁ füh-
ren, wird diesem Register die '0' zugewiesen. Die Zuweisungen an ݕ݀ܽ݁ݎ im ݈݅݀݁-Zustand 
sind also redundant. 
 
Dennoch wird auf der entsprechend Abbildung 9 modifizierten Schaltung die Eigenschaft 
read_new_row aus Abschnitt 3.2.5 nicht direkt per IPC zu beweisen sein. Das Gegenbeispiel 
wird sein, dass ݕ݀ܽ݁ݎ zum Zeitpunkt ݐ ൅ 1 den Wert '1' annimmt. Dieses Gegenbeispiel ist 
irrelevant, denn die Schaltung kann nicht so betrieben werden, dass ݕ݀ܽ݁ݎ im Zu-
stand ݈݅݀݁ den Wert 1 annimmt. Um dies beim Beweis zu berücksichtigen, muss dem Startzu-

stand der Eigenschaft die Erreichbarkeitsbedingung ݕ݀ܽ݁ݎ ൌ  0 hinzugefügt werden. Ent-
sprechend müssen alle Eigenschaften mit ݁ݐܽݐݏ ൌ  ݈݅݀݁ als Endzustandsbedingung so abge-
ändert werden, dass die neue Endzustandsbedingung ݁ݐܽݐݏ ൌ ൌ ݕ݀ܽ݁ݎ ݀݊ܽ ݈݁݀݅   Ԣ0Ԣ heißt.  

3.3.3 Erreichbarkeitsanalyse 
Erreichbarkeitsbedingungen können automatisch bestimmt werden, oder der Benutzer muss 
sie sich selbst ausdenken.  
 
Die automatische Bestimmung von Erreichbarkeitsbedingungen wird als Erreichbarkeitsana-
lyse bezeichnet und steht in enger Beziehung zu den formalen Beweisalgorithmen. Erreich-
barkeitsanalyse ist ein sehr schwieriges Forschungsthema und ein Hauptgrund für die langsa-
me Entwicklung formaler Verifikation über die letzten 15 Jahre.  
 

idle

(req = '0' or
row(address /= last_row) /
ctrl <= precharge;
ready <= '0';

req = '0' /
ctrl <= nop; 

req = '1' /
ctrl <= row_act;
sd_addr <= row(address); 
last_row <= row(address);

ctrl <= nop; 
ready <= '0';

ctrl <= nop; 

reset

row_act

ready<= '0'; 
ctrl <= nop;

 
Abbildung 9: SDRAM Interface mit alternativer Implementierung 
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Manche Erreichbarkeitsanalysen streben an, die Menge der erreichbaren Zustände exakt zu 
bestimmen. Diese Verfahren können nur kleine Schaltungen untersuchen und haben selbst 
dann unter Umständen enorme Laufzeiten.  
 
Andere Verfahren bestimmen Ober- oder Untermengen der erreichbaren Zustände. Der Vor-
lauf von bis zu ܰ Instanzen der Zustandsübergangs- und Ausgabefunktion des Mealy-
Automaten bei BMC (siehe Abschnitt 3.3.1) kann als eine Erreichbarkeitsanalyse verstanden 
werden, mit der eine Untermenge der erreichbaren Zustände zum Zeitpunkt ݐ der Bedingung 
 bestimmt wird. Derartige unterschätzende Verfahren sind für die vollständige Verifikation ܣ
ungeeignet, weil sie die Aussagekraft der  Eigenschaftsbeweise beschränken.  
 
Hingegen lassen sich Verfahren zur Bestimmung von Obermengen der erreichbaren Zustände 
gut in die vollständige Verifikation integrieren. Besonders gut gelang dies mit dem in  
[Nguyen et al. 2008, Nguyen et al. 2005a, Nguyen et al 2005b] beschriebenen Verfahren. An-
dere Optionen ergeben sich aus den Arbeiten von [Case/Mishchenko/Brayton 2006, Stoffel et 
al. 2004, Wedler et al. 2003, McMillan 2003].  

3.3.4 Rechtfertigung benutzerdefinierter Erreichbarkeitsbedingungen 
Die automatische Erreichbarkeitsanalyse versagt spätestens in solchen Verifikationsprojekten, 
in denen die Erreichbarkeitsbedingungen kreative Entwurfsanstrengungen auf der Basis eines 
globalen Schaltungsverständnisses zusammenfassen müssen. Für eine vollständige Verifikati-
on ist es deswegen unverzichtbar, dass Erreichbarkeitsbedingungen vom Benutzer explizit 
vorgegeben werden können.  
 
Solch eine Benutzervorgabe kann Fehler enthalten. Durch den in Abschnitt 3.4 vorzustellen-
den Vollständigkeitsprüfer werden solche Fehler aber entdeckt. So wird verhindert dass die 
Verifikation durch fehlerhafte Benutzervorgaben entwertet wird. Aufgrund der geringen 
Laufzeit der beteiligten Beweisverfahren muss der Benutzer bei der Vorgabe von Erreichbar-
keitsbedingungen nicht einmal besonders sorgfältig sein: Wenn die vollständige Verifikation 
bis zum Ende durchgeführt werden kann, sind alle Erreichbarkeitsbedingungen ebenfalls ge-
rechtfertigt, und andernfalls ergeben sich Gegenbeispiele, anhand derer die Erreichbarkeitsbe-
dingungen nachjustiert werden können.  
 
ABFV setzt vor allem auf automatisch zu bestimmende Erreichbarkeitsbedingungen. Wenn 
sie gelegentlich doch von Hand vorgegeben werden, bleibt es in der Verantwortung des Be-
nutzers, die Erreichbarkeitsbedingungen zu rechtfertigen. Teilweise wird einfach informell 
argumentiert.  Andere Nutzer prüfen Erreichbarkeitsbedingungen per Simulation. In beiden 
Fällen reduziert sich die Verlässlichkeit der Verifikation beträchtlich: Es ist fraglich, welchen 
Wert die formale Verifikation einer Assertion noch hat, wenn sie unter Annahme einer Er-
reichbarkeitsbedingung verifiziert wird, die ihrerseits durch Verfahren gerechtfertigt wird, die 
man wegen ihrer Unzuverlässigkeit gerade vermeiden wollte. 
 
Erreichbarkeitsbedingungen können aber auch durch separate Beweise gerechtfertigt werden. 
Typisch sind Induktionsbeweise. Diese erfordern häufig das Auffinden weiterer Erreichbar-
keitsbedingungen, bis eine Induktionshypothese gefunden ist, die sich beweisen lässt. In der 
ABFV führt dieses aufwändige Verfahren zu einer Einzelanfertigung der Erreichbarkeitsana-
lyse für die entsprechende Assertion. Es wiederholt sich möglicherweise, wenn weitere Asser-
tions bewiesen werden sollen.  
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3.3.5 Erreichbarkeitsbedingungen und Operationseigenschaften 
Im Zusammenhang mit der vollständigen Verifikation werden Erreichbarkeitsbedingungen 
nur unter der Randbedingung gebraucht, dass die Schaltung sich in einem wichtigen Zustand 
befindet, denn alle Operationseigenschaften beginnen dort. Ein Operationsautomat hat meist 
nur recht wenige wichtige Zustände, und entsprechend sind zur vollständigen Verifikation nur 
wenige Erreichbarkeitsbedingungen notwendig.  
 
Wenn ein Register in allen Operationen, die von einem wichtigen Zustand ausgehen, erst ini-
tialisiert wird, bevor sein Wert weiterverwendet wird, dann braucht dieses Register nicht in 
den Erreichbarkeitsbedingungen zu diesem wichtigen Zustand aufzutauchen. Falls nämlich 
das Beweiswerkzeug am Beginn einer Operation erst einen unerreichbaren Wert annimmt, so 
wird dieser Wert rechtzeitig sinnvoll überschrieben und der unerreichbare Wert hat keine 
Auswirkungen.  
 
In manchen Implementierungsstilen werden allerdings die Register gleich nach der Benutzung 
wieder initialisiert, und dann bis zur nächsten Benutzung nicht wieder. Das Beispiel aus Ab-
schnitt 3.3.2 ähnelt dieser Situation. Solche Implementierungsstile führen zu der Erreich-
barkeitsbedingung, dass das Register in einem wichtigen Zustand den Initialisierungswert hat. 
In dieser Situation wird in der Tat eine Erreichbarkeitsbedingung gebraucht, die aber recht 
einfach und leicht zu erkennen ist.  
 
Falls doch kompliziertere Erreichbarkeitsbedingungen im wichtigen Zustand auftreten sollten, 
besteht eine gute Chance, dass diese auch dem Entwickler der Schaltung bekannt sind, denn 
auch der Entwickler betrachtet die Operationen ja als in sich abgeschlossene funktionale Ein-
heiten, die in den wichtigen Zuständen starten und implementiert entsprechend. Dieses Wis-
sen des Designers kann bei der Aufstellung der Eigenschaften genutzt werden. Das Risiko 
einer Duplikation von Fehlern ist aus den in Abschnitt 3.3.4 genannten Gründen ausgeschlos-
sen.  
 
Alles in allem sind Erreichbarkeitsbedingungen für den Beweis von Operationseigenschaften 
also meist relativ leicht zu beschaffen. Diese Aussage soll aber nicht ausschließen, dass gera-
de unzulänglich implementierte Schaltungen komplizierte Erreichbarkeitsbedingungen enthal-
ten, die nur mühsam erkannt werden können. 
 
Bei Erreichbarkeitsbedingungen für Assertions liegen die Verhältnisse jedoch anders: Im Ver-
lauf einer Operation werden Zwischenergebnisse berechnet, gespeichert und weiterverwendet. 
Dadurch können sich in der Mitte der Operation komplizierte Erreichbarkeitsbedingungen 
ergeben, die auch dem Entwickler nicht bewusst sind, weil er/sie den Ablauf der Operation 
vor Augen hat und nicht darüber nachdenkt, welche Signalwerte gleichzeitig auftreten kön-
nen. Diese komplizierten Erreichbarkeitsbedingungen aus der Mitte der Operationen sind für 
den Beweis der Operationseigenschaften glücklicherweise nicht erforderlich. Sie können aber 
sehr wohl für den Beweis von Assertions gebraucht werden, die z.B. Aussagen über Signal-
verhalten in der Mitte von Operationen machen. Solche Erreichbarkeitsaussagen sind schon in 
Bezug auf einzelne Operationen nicht trivial. Besonders schwierig wird es aber, wenn eine 
Assertion eine Aussage über mehrere Operationen macht. Dann lässt sich der Prozess der 
Aufstellung der Erreichbarkeitsbedingung nicht mehr richtig strukturieren, weil die unrealisti-
schen Gegenbeispiele immer wieder andere Abläufe aus unterschiedlichen Operationen auf-
zeigen. Entsprechend aufwändig kann die Aufstellung von Erreichbarkeitsinformationen für 
allgemeine Assertions werden. In diesem Fall kann es vorteilhaft sein, erst eine vollständige 
Verifikation durchzuführen, um die Assertion danach mit den Verfahren zu beweisen, die in 
Abschnitt 3.4.4 diskutiert werden.  
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3.4 Vollständigkeitsprüfung 
Bei der vollständigen Verifikation wird eine Schaltung durch Operationseigenschaften aus 
Abschnitt 3.2 mit der Beweistechnik Interval Property Checking aus Abschnitt 3.3 untersucht. 
Die operationsweise Untersuchung der Schaltungsfunktion hilft nicht nur bei der Erreichbar-
keitsproblematik und der Beweiskomplexität, über die im Abschnitt 3.2 diskutiert wurde. Sie 
hilft auch einem Benutzer, die Verifikationsaufgabe intellektuell aufzuteilen und sich zu ei-
nem Zeitpunkt konzentriert mit einer Operation und allen ihren Facetten auseinanderzusetzen.  
 
Die Konzentration auf einzelne Operationen lässt aber die Gefahr entstehen, dass der Zusam-
menhalt der Operationen aus dem Blickfeld des Verifikateurs gerät. So können Verifikations-
lücken entstehen. Beispiele werden in Abschnitt 3.4.1 vorgestellt. Eine Maßnahme zum Aus-
schluss von Verifikationslücken besteht in der Untersuchung der Menge der Operationseigen-
schaften auf Vollständigkeit. Dazu wird untersucht, ob der Verifikationscode die Werte der 
Ausgabesignale zu jedem Zeitpunkt scharf genug überwacht. Die Schärfe der Überwachung 
wird im Begriff der Determiniertheit aus Abschnitt 3.4.2 formalisiert. Der Vollständigkeits-
prüfer aus Abschnitt 3.4.3 nimmt Determinierungsannahmen über die Eingabesignale an und 
beweist, dass dann die Operationseigenschaften die Ausgabesignale im Rahmen vorgegebener 
Determinierungsforderungen überprüfen. 
 
Mit dem Vollständigkeitsprüfer kann die vollständige Verifikation von Schaltungsteilen ge-
prüft werden, die Operationen nacheinander abarbeiten. Für solche Schaltungsteile wird in 
Abschnitt 3.5.6 der Begriff Cluster eingeführt. Abschnitt 3.5.7 stellt dar, unter welchen Be-
dingungen eine vollständige Verifikation einer Menge von Clustern auch eine vollständige 
Verifikation der aus diesen Clustern zusammengesetzten Schaltung ist.  

3.4.1 Verifikationslücken 
Operationseigenschaften werden unter Bezug auf die Abstraktionsebenen aus Abbildung 2 
entweder von oben nach unten oder von unten nach oben entwickelt.  
 
Bei Verfügbarkeit einer guten Spezifikation wird der Verifikateur mit der höchsten Abstrak-
tionsebene, also den Transaktionsautomaten, beginnen und sich zuerst anhand der Spezifi-
kation einen Überblick über die Transitionen und konzeptionellen Zustände dieses Automaten 
verschaffen. Dieser wird weiter zu Operationsautomat und Operationseigenschaften verfei-
nert. Dabei fließen auch Informationen aus der Implementierung über Entwurfsentscheidun-
gen ein, wie in den Abschnitten 3.2.3 und 3.2.4 dargestellt.   
 
Von unten nach oben wird vorgegangen, wenn nur unzulängliche Spezifikationen vorliegen 
oder wenn die Implementierung die Spezifikation auf eigenwillige Weise interpretiert, sodass 
sich die Operationen aus der Spezifikation nicht so richtig in der Implementierung wieder-
finden lassen. Zunächst werden die Operationseigenschaften entwickelt. Während dieser Ent-
wicklung klärt sich die Gestalt des Operations- und Transaktionsautomaten. Die Überein-
stimmung zwischen den Operationseigenschaften und dem, was von der Spezifikation vor-
handen ist, wird kontinuierlich geprüft.  
 
Bei beiden Vorgehensweisen konzentriert man sich auf eine Operation zu einer Zeit. Das ist 
nicht nur für die Beweistechnik aus Abschnitt 3.3 vorteilhaft. Vielmehr erlaubt es dem Verifi-
kateur, sich ganz auf eine relativ kleine Anzahl von Phänomenen zu beschränken und diese 
besonders gründlich zu durchleuchten, bevor die nächste Operation bearbeitet wird. Dadurch 
erhält die einzelne Operation besonders hohe Qualität.   
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Während der Verifikation muss aber auch sichergestellt werden, dass sich die Operationsei-
genschaften zu einem Operationsautomaten zusammenfügen. Dem können eine Reihe von 
Versehen beim Aufstellen der Operationseigenschaften entgegenstehen, die allesamt dazu 
führen, dass die Gesamtheit der Operationseigenschaften auch unerwünschtes Verhalten ak-
zeptiert. In diesem Fall hat die Verifikation Lücken, für die im Folgenden einige Beispiele 
präsentiert werden sollen.  
 
Die prominenteste Verifikationslücke besteht darin, dass ganze Operationen nicht verifiziert 
wurden. Wenn eine Schaltung solch eine vergessene Operationen fehlerhaft ausführte, würde 
dies nicht entdeckt werden. 
 
Eine andere Sorte von Verifikationslücken besteht darin, dass die Bedingungen über die Ein-
gangssignale der Operationen zu restriktiv formuliert sind. Dann prüft die Operations-
eigenschaft weniger Abläufe der Schaltung als beabsichtigt und lässt andere Abläufe unge-
prüft. In den ungeprüften Abläufen können sich Implementierungsfehler verbergen, die mit 
den vorliegenden Operationseigenschaften nicht entdeckt werden. 
 
Weitere mögliche Verifikationslücken sind unzulängliche Bedingungen über die Ausgangs-
signale, die manchmal mehrere Werte zulassen, obwohl nur einer richtig ist. Wenn etwa in der 
Eigenschaft aus Abschnitt 3.2.5 die Bedingungen über sd_ctrl im Beweiszielteil fehlten, wür-
de eine Schaltung nicht als fehlerhaft erkannt werden, die völlig falsche Befehle an das 
SDRAM übergeben würde.  
 
Weiterhin können die Prädikate für die wichtigen Zustände falsch formuliert sein, oder es sind 
unterschiedliche Prädikate für den selben wichtigen Zustand eingesetzt worden.  
 
Schließlich kann die Berechnung des aktualisierten sichtbaren Zustands unvollständig be-
schrieben sein oder nicht mit den Funktionen zusammenpassen, die aus den Traces der Schal-
tung die sichtbaren Zustände extrahieren. Wenn etwa die Bedingung "at t+9: last_row = 
prev(row(address))" aus der Eigenschaft aus Abschnitt 3.2.5 fehlte, wäre bei einem nachfol-
genden Lesezugriff sowohl die Eigenschaft über einen Lesezugriff mit gleicher Zeilenadresse 
als auch eine andere Eigenschaft über einen Lesezugriff mit anderer Zeilenadresse anwend-
bar. Da die beiden Eigenschaften unterschiedliches Verhalten z.B. von sd_ctrl vorsehen, wäre 
damit das Verhalten von sd_ctrl wiederum nicht eindeutig bestimmt. Wenn die Schaltung 
während der Operation versehentlich das Register last_row überschriebe und der nachfolgen-
de Zugriff zufälligerweise auch noch auf die Zeilenadresse zugriffe, die nach dem Über-
schreiben in last_row stünde, würde der eigentlich erforderliche Wechsel der aktiven Spei-
cherzeile nicht durchgeführt und die falsche Speicherstelle gelesen. Ein solcher Fehler ist per 
Simulation kaum zu identifizieren, da er in den meisten Fällen nur dazu führt, dass die Spei-
cherzeile häufiger gewechselt wird, aber trotzdem das richtige Datum gelesen wird. Um wäh-
rend der Simulation ein falsches Datum zu lesen, muss mit einer Zeilenadresse zugegriffen 
werden, die zufälligerweise dem falschen Wert in last_row entspricht, denn nur dann unterb-
leibt der eigentlich notwendige Wechsel der Speicherzeile. Nur dann wird die falsche Spei-
cherstelle ausgelesen. Diese Situation ist in der Simulation unwahrscheinlich, aber der hier 
beschriebene Ansatz findet solche Fehler und stellt darüber hinaus sogar sicher, dass sich die 
Verifikation um dieses mögliche Fehlerszenario auch verlässlich kümmert.   

3.4.2 Determiniertheit 
Es bietet sich an, nach den oben genannten Verifikationslücken zu suchen, indem festgestellt 
wird, ob für jeden Eingabetrace der Schaltung die Konjunktion der Eigenschaften durch genau 
einen Ausgabetrace erfüllt wird. Dieses Vollständigkeitskriterium wird etwa bei [Claessen 
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2006] eingesetzt. Mit dieser Prüfung wird festgestellt, ob sich der Verifikateur zu jedem Zeit-
punkt für einen festen Wert entschieden hat. Ist das nicht der Fall, muss nachgebessert wer-
den.  
 
Dieses Vollständigkeitskriterium verlangt ein bisschen viel, denn die Designer wollen manche 
Signale nicht immer eindeutig festlegen. Viele Protokollspezifikationen legen z.B. fest, wann 
Adress- und Datensignale "gültig" sind, wann also das sendende Modul die Information auf 
dem Bus verfügbar machen muss. Nur dann sollte das empfangende Modul sie vom Bus le-
sen. Außerhalb dieser Zeitpunkte dürfen diese Signale irgendeinen Wert annehmen, der sich 
nicht aus der Schaltungsfunktion, sondern aus Optimierungskriterien wie Strom- oder Platz-
verbrauch ergeben kann. Die Verifikation prüft diese Werte besser nicht, denn sie könnten 
sich während eines Entwurfsprojekts ändern, ohne dass dies funktionale Auswirkungen haben 
sollte.  
 
Umgekehrt muss auch sichergestellt werden, dass die Verifikation keine Annahmen über Ein-
gabesignale zu Zeitpunkten macht, an denen z.B. eine Protokollspezifikation festlegt, dass die 
Signale ungültig sind. Die Schaltung muss für alle ungültigen Signalwerte gleich funktionie-
ren und daher dürfen solche Signalwerte nicht bei der Verifikation der Schaltung ausgewertet 
werden.  
 
Für die Praxis ist es also offensichtlich erforderlich, für die Eingabe- und Ausgabetraces einer 
Schaltung eine gewisse Unschärfe zuzulassen. Zwei Eingabetraces dürfen unterschiedlich 
sein, sollen aber von der Schaltung gleich behandelt werden. Zu einem Eingabetrace darf die 
Schaltung verschiedene Ausgabetraces produzieren, die sich nur auf eine Weise unterscheiden 
dürfen, die von den Umgebungsschaltungen nicht wahrgenommen wird.  
 
Diese Unschärfe wird durch Determinierungsbedingungen ausgedrückt. Wenn die Determi-
nierungsbedingungen angeben, wann zwei Eingabetraces als gleich angesehen werden sollen, 
heißen sie Determinierungsannahmen. Wenn die Determinierungsbedingungen festlegen, 
wann zwei Ausgabetraces gleich sind, heißen sie Determinierungsforderungen. Wann die In-
halte sichtbarer Register als gleich angesehen werden, wird durch lokale Determinierungsbe-
dingungen festgelegt.  
 
Ganz allgemein könnten Determinierungsannahmen und -forderungen durch bedingte Deter-
minierungsfunktionen gebildet werden. Die Determinierungsbedingungen blenden dabei Si-
tuationen aus, in denen es auf die konkreten Werte der Traces nicht ankommt. Die Funktionen 
extrahieren aus den Traces alle für die Schaltungsfunktion relevanten Informationen, ähnlich 
den Transaktionsextraktoren aus Abschnitt 3.1.2.  
 
Syntaktischer Grundbaustein zur Festlegung von Determinierungsannahmen und -forderungen 
ist das Konstrukt  
 

if g then determined(e) end if; 

mit ݃ als Bedingung und ݁ als Funktion zur Informationsextraktion. Das Konstrukt 
 

determined(e); 

ist eine Kurzschreibweise für  
 

if true then determined(e) end if; 
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Die Konjunktion von Determinierungsannahmen bzw. –forderungen wird durch  
 

determined(e); determined(f); 

ausgedrückt.  
 
Neben den Determinierungsannahmen und -forderungen gibt es auch lokale Determinierungs-
bedingungen, die als Zwischenbeweisziele des Vollständigkeitsprüfers erforderlich werden. 
Sie drücken aus, dass eine Operationseigenschaft den Wert eines sichtbaren Registers am En-
de der Operation eindeutig beschreibt. Anders als die Determinierungsannahmen und 
-forderungen werden diese lokalen Determinierungsbedingungen also nicht zu jedem Zeit-
punkt geprüft, sondern nur zu ausgewählten, meistens nur zu einem Zeitpunkt relativ zum 
Zeitpunkt ݐ der Operationseigenschaft. Die Syntax ist  
 

at t: if g then determined(e) end if; 

Im Folgenden werden die Begriffsbildungen zur Determinierung anhand des Beispiels über 
das SDRAM Interface veranschaulicht: Der Operationsautomat muss das Signal ݈ݎݐܿ_݀ݏ zu 
jedem Zeitpunkt auf einen eindeutigen Wert überprüfen, damit das SDRAM keine uner-
wünschten Befehle erhält. Außerdem soll das Signal ݕ݀ܽ݁ݎ in Übereinstimmung mit ähnli-
chen Protokollspezifikationen aus der Praxis immer eindeutig bestimmt sein, auch wenn dies 
vom Protokoll her nicht unbedingt erforderlich wäre. Dies wird durch die Determinierungs-
forderungen 
 

determined(sd_ctrl); 
determined(ready); 

festgelegt. Diese Forderungen verlangen, dass die Operationseigenschaften die beiden Signale 
zu jedem Zeitpunkt gegen einen eindeutig definierten Wert prüfen. 
 
Das Ausgangssignal ݎ݀݀ܽ_݀ݏ braucht nur gegen einen eindeutigen Wert geprüft werden, 
wenn das SDRAM die entsprechende Information benötigt, und das ist der Fall, wenn es die 
Befehle activate, read oder write erhält. Entsprechend muss das Signal ܽݐܽ݀ݓ_݀ݏ nur gültig 
sein, wenn der Befehl write kommt. Das Signal rdata muss nur determiniert sein, wenn ein 
Read-Zugriff mit ݕ݀ܽ݁ݎ ൌ  1 beendet wird. 
 
Dies liefert die Determinierungsforderungen 

 
if rw = 1 and ready = 1 then determined(rdata) end if; 
if sd_ctrl = write then determined(sd_wdata) end if;  
if sd_ctrl = read or sd_ctrl = write or sd_ctrl = activate  

then determined(sd_addr) end if;  

Die Determinierungsannahmen des SDRAM Interfaces verlangen fortwährende Determiniert-
heit des ݐݏ݁ݑݍ݁ݎ-Signals. Das ݓݎ-Signal und die ܽ݀݀ݏݏ݁ݎ-Leitung des Prozessors wird nur 
als determiniert angenommen, wenn ein Request vorliegt. Schreibdaten auf dem Signal 
-dürfen nur dann als determiniert angenommen werden, wenn es sich um einen Write ܽݐܽ݀ݓ
Request handelt. Das SDRAM liefert seine Lesedaten nur dann, wenn es in ausreichendem 
Zeitabstand vorher ein read-Kommando erhalten hat. Das liefert die Determinierungsannah-
men 
 

determined (request); 
if request = 1 then determined(rw) end if; 
if request = 1 then determined(address) end if; 
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if request = 1 and rw = 0 then determined(wdata) end if; 
if prev(sd_ctrl, 2) = read then determined (sd_rdata) end if;  

Dass die Eigenschaft read_new_row aus Abschnitt 3.2.5 das sichtbare Register ݈ܽݓ݋ݎ_ݐݏ de-
terminieren soll, wird durch die lokale Determinierungsbedingung 
 
 at t+9: determined(last_row) 

verlangt.  

3.4.3 Vollständigkeitsprüfer 
Zentraler Bestandteil dieser Arbeit ist ein zum Patent angemeldeter Vollständigkeitsprüfer 
[Bormann/Busch 2005], der einen Operationsautomaten analysiert und darin Verifikationslü-
cken aufdeckt oder die Abwesenheit von Verifikationslücken bestätigt. Das Benutzungskon-
zept entspricht dem eines Property Checkers. Wie ein Property Checker vom Benutzer An-
nahmen und Beweisziele in Form einer Eigenschaft erhält und diese gegen ein Modell prüft, 
so erhält der Vollständigkeitsprüfer Determinierungsannahmen und Determinierungsforde-
rungen, und prüft diese gegen einen Operationsautomaten. Dabei wird untersucht, ob die Ei-
genschaften nur Ausgabetraces akzeptieren, die den Determinierungsforderungen entspre-
chen, sofern die Eingabetraces den Determinierungsannahmen entsprechen.  
 
Die Untersuchung wird häufig auf Eingabetraces beschränkt, die gewisse Umgebungsannah-
men erfüllen. Die Umgebung kann durch Constraints beschrieben sein, oder Teil der Verifika-
tion sein. In letzterem Fall werden diese Umgebungsannahmen durch Assertions beschrieben. 
Als Sammelbegriff für die Umgebungsannahmen beim Beweis der Vollständigkeit einer 
Menge von Operationseigenschaften wird im Folgenden der Begriff lokaler Constraint ver-
wandt.  
 
Technisch stellt der Vollständigkeitsprüfer zunächst sicher, dass zu jedem Eingabetrace eine 
Folge von Operationen gefunden werden kann, die den Eingabetrace überdeckt. Diese Folge 
wird Kette genannt. Entlang jeder Kette stellt der Vollständigkeitsprüfer in weiteren Arbeits-
schritten fest, dass die Ausgabesignale entsprechend der Determinierungsforderungen deter-
miniert sind.  
 
Der Vollständigkeitsprüfer wurde unter Verwendung eines Eigenschaftsprüfers implementiert 
und speziell für die Prüfung eines Operationsgraphen bzw. einer Menge von Operationseigen-
schaften entwickelt. Auf diese Weise können Operationsgraphen von Schaltungen industriell 
relevanter Größe überprüft werden. Eine detaillierte Beschreibung des Vollständigkeitsprüfers 
findet sich in Abschnitt 0 zusammen mit einer detaillierten Würdigung des Stands der Tech-
nik.  
 
In der Praxis gibt der Vollständigkeitsprüfer Gegenbeispiele aus, die den Benutzer auf Verifi-
kationslücken hinweisen. In vielen Fällen werden zwei Abläufe gezeigt, die die Determinie-
rungsannahmen erfüllen, aber die Determinierungsforderungen verletzen. In anderen Fällen 
besteht das Gegenbeispiel nur aus einem Trace. Dieser zeigt, dass die Operationen bzw. Ope-
rationseigenschaften zulassen, dass die Schaltung in einen konzeptionellen Zustand gerät, in 
dem es keine Fortsetzung der Kette der Operationen gibt. Das wird durch Angabe eines Ein-
gabetraces demonstriert, der zwar die Constraints der Verifikation erfüllt, aber die Eingabebe-
dingungen aller Operationen verletzt, die in diesem konzeptionellen Zustand starten.  Der 
Vollständigkeitsprüfer erzeugt dabei recht detaillierte Fehlerbilder, weil er mit den Operatio-
nen bzw. Operationseigenschaften verschiedene Tests durchführt, deren Verletzung auf unter-
schiedliche Fehlerursachen hindeuten.  
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Die in den Gegenbeispielen angezeigten Verifikationslücken leiten den Benutzer an, die Veri-
fikation zu vervollständigen. In vielen Fällen gehen die Verifikationslücken aber auch auf 
Spezifikationslücken zurück, sodass nicht nur die Qualität der Schaltung, sondern auch die 
Qualität der Spezifikation von der Vollständigkeitsprüfung profitiert. 
 
Wenn der Vollständigkeitsprüfer die Determinierungsforderungen unter Voraussetzung der 
Determinierungsannahmen beweisen kann, wird die Menge von Eigenschaften als vollständig 
bezeichnet. Dieses Vollständigkeitskriterium löst das von Anwendern und in der Literatur 
immer wieder benannte Problem [Mitra 2008], die Qualität einer Menge von Eigenschaften zu 
bestimmen.  
 
Im Kontext einer Verifikation liefert der Vollständigkeitsprüfer ein logisches Kriterium dafür, 
dass eine Schaltungsverifikation abgeschlossen wurde. Ein derartiges Kriterium wurde vorher 
nie in der industriellen Schaltungsverifikation angewandt. Die Erfüllung des Kriteriums kann 
detailliert dokumentiert werden und ist jederzeit nachvollziehbar. Dies liefert einen wesentlich 
belastbareren Qualitätsnachweis für die Schaltung, als mit simulationsbasierten Verfahren 
möglich.  

3.4.4 Verifikation komplexer Assertions durch den Vollständigkeitsprüfer 
In Abschnitt 2.8 wurde bereits herausgestellt, dass Assertions auch für die vollständige Veri-
fikation eine wichtige Bedeutung haben, weil damit punktuelle Verifikationsziele und wichti-
ge Zwischenergebnisse während der vollständigen Verifikation ausgedrückt werden. In die-
sem Abschnitt wurde auch bereits darauf hingewiesen, dass Assertions für die Untersuchung 
mit ABFV-Werkzeugen zu komplex werden können. In Abschnitt 3.3.5 wurde dargestellt, 
dass der direkte Beweis von Assertions per IPC die Bestimmung von Erreichbarkeitsbedin-
gungen erfordert, und dies manchmal prohibitiv aufwändig sein kann.  
 
Ein Ausweg ergibt sich bei Vorliegen eines vollständigen Satzes von Operationseigenschaf-
ten. Diese akzeptieren zu jedem Eingabetrace nur eine beschränkte Menge von Traces der 
internen und Ausgabesignale. Wenn die Assertion auf all diesen Traces gilt, und die Eigen-
schaften auf der Schaltung gelten, dann gilt die Assertion auch auf der Schaltung.  
 
Auf dieser Einsicht beruht eine Erweiterung des Vollständigkeitsprüfers. Die Grundidee be-
steht darin, die Assertion wie ein zusätzliches Ausgabesignal zu behandeln, von dem nachge-
wiesen wird, dass es von den Operationseigenschaften immer determiniert wird und dabei 
immer anzeigt, dass die Assertion erfüllt ist. Entsprechend bildet die vollständige Menge der 
Operationseigenschaften ein der Schaltung angepaßtes Induktionsschema zur Verifikation der 
Assertion [Sheeran/Singh/Stalmarck 2000]. 
 
Mit diesem Analysator für komplexe Assertions wird die mit dem Assertionbeweis verbunde-
ne, schwierige Erreichbarkeitsanalyse auf die für den Beweis von Operationseigenschaften 
erforderliche Erreichbarkeitsanalyse zurückgeführt, die nach den Überlegungen aus Abschnitt 
3.3 deutlich einfacher ist.  

3.5 Kompositionale Vollständige Verifikation 
Die kompositionale vollständige Verifikation [Beyer/Bormann 2008] geht von mehreren Ei-
genschaftsmengen aus, die jeweils einen Teil einer Gesamtschaltung vollständig verifizieren, 
und untersucht, ob deren Vereinigung die Gesamtschaltung vollständig verifiziert. Diese Auf-
gabe erscheint nur auf den ersten Blick trivial. Ein zweiter Blick enthüllt, dass die Aufgabe im 
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Allgemeinen nur demjenigen trivial erscheint, der zur Begründung der Trivialität einen Zir-
kelschluss benutzt. Wenn nämlich ein Modul unter dem Constraint ߙ eine Assertion ߚ und ein 
anderes Modul unter dem Constraint ߚ die Assertion ߙ erfüllt, darf im Allgemeinen nicht ge-
schlossen werden, dass die Gesamtschaltung die Assertions ߙ und ߚ erfüllt. Ein Gegenbeis-
piel dazu wird in Abschnitt 6.4.3 vorgestellt.  
 
Bei den Untersuchungen spielen Integrationsbedingungen genannte Beschreibungen der Inter-
faces der Eigenschaftsmengen eine zentrale Rolle, die in Abschnitt 3.5.1 eingeführt werden. 
Integrationsbedingungen gibt es sowohl für solche Eigenschaftsmengen, deren Vollständig-
keit mit dem Vollständigkeitsprüfer nachgewiesen wurde, als auch für Eigenschaftsmengen, 
die nach den Regeln der kompositionalen vollständigen Verifikation gebildet wurden. Ent-
sprechend wird hier ein hierarchisches Verfahren zur vollständigen Verifikation beliebig gro-
ßer Schaltungen entwickelt.  
 
Damit sich die vollständigen Eigenschaftsmengen der Teilschaltungen zu einer vollständigen 
Eigenschaftsmenge der Gesamtschaltung vereinigen lassen, müssen die Eigenschaften auf 
geeigneten Schaltungsmodellen bewiesen worden sein und die Integrationsbedingungen der 
Teilschaltungen und der Gesamtschaltung gewisse Forderungen erfüllen. Dazu gehören For-
derungen an die einzelnen Integrationsbedingungen und Forderungen an das Zusammenspiel 
der Integrationsbedingungen.  
 
Da jede Schaltung üblicherweise Teil eines größeren Systems ist, sollten die Forderungen an 
die einzelnen Integrationsbedingungen auch dann erfüllt werden, wenn gar keine kompositio-
nale Verifikation durchgeführt werden soll. Entsprechende Tests bieten sich also als Plausibi-
litätstests während jeder vollständigen Verifikation an und stellen eine attraktive Alternative 
zu der in der ABFV üblichen Prüfung von Constraints auf Widerspruchsfreiheit dar. Die Tests 
werden übersichtsweise in Abschnitt 3.5.3 und detailliert in Abschnitt 6.2 vorgestellt.  
 
Die Forderungen an das Zusammenspiel der Integrationsbedingungen ergeben sich exempla-
risch aus zwei Anwendungsgebieten der kompositionalen vollständigen Verifikation. Beim 
IP-basierten Entwurf eines System-On-Chip (SoC) wird damit die Kommunikation zwischen 
den IP-Blöcken verifiziert. Dies wird in Abschnitt 3.5.5 vorgestellt.  
 
Die vollständige Verifikation von Modulen, wie z.B. den IP-Blöcken selbst, muss häufig mit 
mehreren nebenläufig arbeitenden Operationsautomaten umgehen, die durch verschiedene 
Schaltungsteile implementiert werden. Diese Schaltungsteile werden Cluster genannt und in 
Abschnitt 3.5.6 beschrieben. Die Verifikation einer aus mehreren Clustern bestehenden Schal-
tung wird in Abschnitt 3.5.7 dargestellt. 
 
Kompositionale vollständige Verifikation wird detailliert in Kapitel 6 behandelt. Die zugehö-
rige mathematische Theorie wird im Anhang dargelegt.  

3.5.1 Integrationsbedingungen 
Eine vollständige Verifikation wird unter Constraints und Determinierungsannahmen geführt. 
Zu den Constraints gehören die Voraussetzungen über das Eingabeverhalten einer Schaltung, 
unter denen die einzelnen Eigenschaften bewiesen werden und die Voraussetzungen, die als 
Teil der Dependencies bei der Vollständigkeitsprüfung eingesetzt werden. Beide zusammen 
legen Rechenschaft darüber ab, unter welchen Annahmen an die Protokolle der Interfaces die 
vollständige Verifikation der Schaltung durchgeführt wurde. Entsprechend werden diese In-
formationen Integrationsannahmen genannt.  
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Über die Ausgangssignale einer Schaltung werden Assertions und Determinierungsforderun-
gen bewiesen. Diese Angaben beschreiben also, welches Protokoll die Ausgangssignale der 
Schaltung einhalten. Entsprechend werden diese Informationen Integrationszusicherungen 
genannt.  
 
Integrationsannahmen und –zusicherungen werden zu Integrationsbedingungen zusammenge-
fasst. Diese stellen formale Beschreibungen des von einer Schaltung unterstützen Protokolls 
dar. Eine Besonderheit dieses Ansatzes besteht darin, dass durch Integrationsannahmen adä-
quat ausgedrückt werden kann, wann ein Kommunikationspartner Daten und Adressen von 
seinen Eingangssignalen liest, bzw. wann er sie auf den Ausgabesignalen versendet. Dies 
schafft die Voraussetzung für die Prüfung, dass jeder Kommunikationspartner in einem SOC 
nur dann Daten und Adressen liest, wenn sie auch vom anderen Kommunikationspartner ge-
sendet werden. Diese Besonderheit ist für die Prüfung der Kommunikation zwischen den IP-
Blöcken fundamental und wurde bei keinem anderen Verfahren zur formalen Verifikation der 
Kommunikation zwischen IP-Blöcken angetroffen. 

3.5.2 Beispiel 
Die Integrationsbedingungen des SDRAM-Interfaces aus Abschnitt 3.2.1 ergeben sich aus 
den Constraints und den Determinierungsannahmen bei seiner vollständigen Verifikation und 
haben die Form  
 

integration_condition of sdram_if is 
 
assume: 

reset = '0';  
 
 -- constraint processor_protocol 

if request = '1' and ready = '0' then  
next(request) = '1' and 

  next(address) = address and 
  next(rw) = rw and 
  if rw = '0' then next(wdata) = wdata; 

end if; 
 
 -- Determinierungsannahmen des SDRAM-IFs 

determined (request); 
if request = 1 then determined(rw) end if; 
if request = 1 then determined(address) end if; 
if request = 1 and rw = 0 then determined(wdata) end if; 
if prev(sd_ctrl, 2) = read then determined (sd_rdata) end if;  

 
guarantee: 
 -- Eine mögliche Assertion über Pulse auf dem Ready-Signal 
 if prev(ready) = '1' then ready = '0'; end if;  
  
 -- Determinierungsforderungen des SDRAM-IFs 

if rw = 1 and ready = 1 then determined(rdata) end if; 
if sd_ctrl = write then determined(sd_wdata) end if;  
if sd_ctrl = read or sd_ctrl = write or sd_ctrl = activate  

then determined(sd_addr) end if;  
 

 end integration_condition;  

 
Die Integrationsannahme zeigt, welches Protokoll das SDRAM-Interface unterstützt. Dies 
wird mit den Constraints aus Abschnitt 3.2.5 und den Determinierungsannahmen aus Ab-
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schnitt 3.4.2 ausgedrückt. Das Prozessorprotokoll verlangt im Wesentlichen, dass der Prozes-
sor seine Anforderung aufrecht erhält, bis das Peripheral anzeigt, dass es den Request bedient 
hat. Die Determinierungsannahme drückt aus, wann die Eingangssignale vom SDRAM-
Interface ausgewertet werden.  
 
Als Beispiel wurde in die Integrationszusicherung eine Assertion darüber eingefügt, dass das 
SDRAM-Interface auf dem ready-Signal Pulse erzeugt, dass also ready niemals zwei Takte 
hintereinander aktiv ist. Eine solche Assertion bestätigt, dass die Spezialität des Prozessorpro-
tokolls, auch sofortige (kombinatorische) Reaktionen eines Peripherals zuzulassen, hier nicht 
genutzt wird. Die Assertion könnte wichtig werden, wenn beispielsweise eine Prozessorversi-
on zum Einsatz kommt, die mit sofortigen Reaktionen von Peripherals nicht umgehen kann.  
 
Weitere Assertions könnten das Protokoll zum SDRAM selbst betreffen und etwa die Korrek-
te Abfolge von Kommandos auf sd_ctrl oder auch die Einhaltung von Zeitbedingungen zwi-
schen Kontrollkommandos zusichern.  

3.5.3 Plausibilitätstests 
Integrationsannahmen sollten nur solche Eingabetraces beschreiben, die die Schaltung auch 
wirklich empfangen kann, wenn sie Teil eines größeren Systems ist. Das ist völlig unproble-
matisch, wenn in der Integrationsannahme keine Ausgangs- und internen Signale der unter-
suchten Schaltung vorkommen.  
 
Wenn sie aber doch vorkommen, wird die Integrationsannahme reaktiv genannt. Reaktive 
Integrationsannahmen können Verhalten postulieren, das kein umgebendes System einhalten 
kann. Beispielsweise könnte eine reaktive Integrationsannahme nicht nur die Eingangssignale 
der zu untersuchenden Schaltung beschränken, sondern gleich auch noch gewisse Werte auf 
Ausgangssignalen verbieten, obwohl es dazu gar keine Entsprechung in der Physik einer Digi-
talschaltung gibt. Außerdem können die Integrationsannahmen ein Verhalten des umgebenden 
Systems postulieren, das es nur aufweisen würde, wenn es nicht kausal wäre, d.h. wenn es 
hellseherische Fähigkeiten hätte. Drittens könnte die Integrationsannahme einen kombinatori-
schen Pfad im umgebenden System erforderlich machen, der mit einem kombinatorischen 
Pfad der untersuchten Schaltung zusammen eine kombinatorische Schleife bildet. 
 
Eine der Voraussetzungen für die kompositionale Verifikation ist, dass die Integrationsan-
nahmen auf keine der oben genannten Weisen pathologisch sein dürfen. Für die Formulierung 
dieses Kriteriums wurde eine Fassung gefunden, die auch für Nicht-Logiker intuitiv ist: Es 
muss mindestens eine Ersatzschaltung geben, die die Integrationsannahme implementiert, und 
die sich mit der zu untersuchenden Schaltung verbinden lässt, ohne dass es dabei zu zykli-
schen kombinatorischen Abhängigkeiten kommt. Details werden in Abschnitt 6.2 vorgestellt. 
  
Das Kriterium besteht demnach aus zwei Teilen. Einerseits wird verlangt, dass es überhaupt 
eine solche Ersatzschaltung gibt. Wenn es sie gibt, wird die Integrationsannahme implemen-
tierbar genannt. Die Forderung nach Implementierbarkeit einer Integrationsannahme stellt 
zum einen sicher, dass sie alle Werte der Ausgangs- und internen Signale der untersuchten 
Schaltung akzeptiert. Ferner wird sichergestellt, dass der Constraint keine Abhängigkeiten 
zwischen aktuellen Werten der Eingangssignale und Werten der Ausgangs- oder internen Sig-
nale zu zukünftigen Taktzyklen verlangt. 
 
Im zweiten Kriterium wird verlangt, dass sich keine kombinatorischen Schleifen bilden dür-
fen, wenn diese Ersatzschaltung mit der zu untersuchenden Schaltung verbunden wird. Dieses 
Kriterium wird strukturelle Kompatibilität genannt. Strukturelle Kompatibilität kann als Ver-
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feinerung der Forderung nach Kausalität verstanden werden. Diese Verfeinerung betrifft 
kombinatorische Abhängigkeiten zwischen Signalen. Solange es keine kombinatorischen 
Schleifen in einer Schaltung gibt, gibt es eine Reihenfolge, in der sie innerhalb eines Taktes 
auseinander berechnet werden können. Es gibt also auch zwischen den kombinatorisch ab-
hängigen Signalen eine Kausalitätsbeziehung und die Forderung nach struktureller Kompati-
bilität sorgt nur dafür, dass die Integrationsannahme zu dieser Kausalitätsbeziehung passt.  
 
In Abschnitt 6.2 werden Tests vorgestellt, die hinreichende Bedingungen dafür implementie-
ren, dass eine Integrationsannahme implementierbar und strukturell kompatibel ist zu der un-
tersuchten Schaltung. Diese Tests werden regelmäßig als Plausibilitätskriterien angewandt, 
mit denen der Entwertung einer Verifikation durch ungeeignete Integrationsannahmen vorge-
beugt werden soll.  
 
Sie übernehmen damit eine Rolle, die bei der ABFV durch Plausibilitätstests eingenommen 
wird, bei denen Constraints mit oder ohne Berücksichtigung des Modells auf Widerspruchs-
freiheit untersucht werden. Im Vergleich sind die Plausibilitätstests der ABFV wesentlich 
unschärfer. Letztere schlagen beispielsweise erst an, wenn der Constraint alle Ausgabewerte 
verbietet, und sie sind blind für nicht-kausale Abhängigkeiten zwischen Ausgangs- und Ein-
gangssignalen der untersuchten Schaltung. 

3.5.4 Beispiele zurückgewiesener Integrationsannahmen 
Um den Wert der Tests auf Implementierbarkeit und strukturelle Kompatibilität zu demons-
trieren, werden nachfolgend Integrationsannahmen präsentiert, die davon zurückgewiesen 
werden: 
 

integration_condition of example1 is 
assume: 
 if next(outsig) then determined(insig) end if; 
guarantee: … 
end integration_condition;  

würde zurückgewiesen werden, weil die Determinierungsannahme nicht kausal ist. 
 
Die Integrationsannahme 
 

integration_condition of example2 is 
assume: 
 determined(insig); 
 insig = outsig+1; 
guarantee: … 
end integratin_condition;  

würde zurückgewiesen werden, wenn insig und outsig gleich breite Bitvektoren sind. Dann 
verbietet die Integrationsannahme nämlich, dass outsig jemals "1111...1111" wird, weil ITL 
die Addition numerisch ausführt und das Additionsergebnis nicht mehr in insig gespeichert 
werden kann.  
 
Für die Schaltung nach Abbildung 10 wird die Integrationsbedingung  
 

integration_condition of example3 is 
assume: 
 determined(in1); 
 determined(in2); 
 in2 = sum; 
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guarantee: … 
end integratin_condition;  

 
zurückgewiesen, weil die Integrationsannahme nicht strukturell kompatibel ist mit dem unter-
suchten Modell. Beim Zusammenfügen jeder möglichen Ersatzschaltung mit dem Halbaddie-
rer entsteht nämlich die in Abbildung 10 gestrichelt angedeutete zusätzliche kombinatorische 
Abhängigkeit, die eine kombinatorische Schleife verursacht. Dies aufzudecken ist vorteilhaft, 
weil sich unter dem Constraint die doch ungewöhnliche Assertion 
 

assertion unusual := out_sig = '0';  

beweisen lässt. Denn aus ݉ݑݏ ൌ ergäbe sich mit ݅݊1 2݊݅ ݎ݋ݔ 1݊݅ ൌ 1 die Beziehung 
݉ݑݏ ൌ ሺ݅݊1ሻ , was dem Constraint widerspricht. Also muß ݅݊1ݐ݋݊ ൌ 0 sein, wodurch die 
Assertion bewiesen wird. Der Beweis dieser Assertion erscheint aber widersinnig, weil es 
keine Schaltungsumgebung gibt, die nur mit den Signalen sum und in2 verbunden ist, und die 
damit das Signal in1 oder out_sig beeinflußt.  

3.5.5 IP-basierter SoC-Entwurf 
Eine Strategie zur schnellen Entwicklung von integrierten Schaltungen ist der IP-basierte 
Entwurf eines System-on-Chip (SoC). Hier werden Schaltungsblöcke vorab entwickelt, veri-
fiziert und in einer IP-Bibliothek zur Verfügung gestellt, ohne dass es dabei endgültige Pläne 
für die Entwicklung eines speziellen ASIC geben muss. Solche Schaltungsblöcke sind bei-
spielsweise Prozessoren, Arbiter, Speichercontroller oder Bussysteme. Für derartige Module 
hat sich der Begriff IP-Block (IP = intellectual property) eingebürgert, der darauf verweist, 
dass das Endprodukt ihrer Entwicklung nicht mehr Siliziumschaltungen sind, sondern ledig-
lich die Fertigungsunterlagen für diese IP-Blöcke. Gefertigt werden diese Blöcke erst als Teil 
eines SoC, das irgendwann später von einem anderen Entwicklerteam aus den Fertigungsun-
terlagen verschiedener IP-Blöcke zusammengestellt wird.   
 
Die IP-Entwickler werden neben den Fertigungsunterlagen des IP, d.h. dem RTL, Synthese-
scripten usf. viele weitere Informationen anbieten. Darunter sind Integrationsinformationen 
darüber, wie sich die Eingabesignale des IP-Blocks verhalten dürfen, damit er richtig funktio-
niert oder Beschreibungen über das Verhalten der Ausgabesignale. Häufig bestehen die Integ-
rationsinformationen darin, die Protokolle zu benennen, die das Modul unterstützt. Mögli-
cherweise wird zusätzlich angegeben, dass die Schaltung bestimmte Spezialitäten des Proto-
kolls entweder nicht versteht oder nicht ausnutzt. Die Integrationsinformationen enthalten 
damit ähnliche Informationen wie die sich aus vollständigen Verifikationen ergebenden Integ-
rationsbedingungen.  

Halbaddierer
carry

sum

out_sig

in1

in2

 
Abbildung 10: Strukturell pathologischer Fall 
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Im IP-basierten SoC-Entwurf ist die Verifikation des IP-Blockes selbst Sache der IP-
Entwickler. Diese Modulverifikation muss neben der korrekten Funktion auch die Korrektheit 
der Integrationsinformationen nachweisen. Dies geschieht vor allem mit den Mitteln der Si-
mulation und ist daher entsprechend unsicher.  
 
Die IP-Nutzer treffen anhand der Integrationsinformationen eine Vorauswahl über die in Fra-
ge kommenden IP-Blöcke. Nach der Verschaltung der IP-Blöcke (durch entsprechenden RTL-
Code) wird aber simuliert, um einerseits die problemlose Interaktion mit den Nachbarmodu-
len zu bestätigen, und um andererseits sicherzustellen, dass das Zusammenwirken der IP-
Blöcke tatsächlich die von der Spezifikation verlangte Funktion hat.  
 
Die Integrationsbedingungen ergeben sich wie oben beschrieben direkt aus der vollständigen 
Verifikation. Sie sind präzise und formal bewiesene Beschreibungen der unterstützten Proto-
kolle, die sich automatisch miteinander in Beziehung setzen lassen, bevor viel Aufwand in 
den Aufbau des SoC geflossen ist. Auf diese Weise ist eine formale Verifikation der Kommu-
nikation im SoC möglich, die wie bei der Simulation auf die IP- und die SoC-Entwickler ver-
teilt ist: Die IP-Entwickler stellen einerseits mit einer vollständigen Verifikation die Korrek-
theit der Integrationsbedingungen sicher. Dabei prüfen sie auch, dass die Integrationsannah-
men implementierbar und mit ihren Schaltungen strukturell kompatibel sind.  
 
Die SoC-Entwickler stellen sicher, dass die Integrationsannahmen der Gesamtschaltung im-
plementierbar und mit der Gesamtschaltung strukturell kompatibel sind. Sie müssen ferner die 
strukturelle Kompatibilität der Integrationsannahmen der Teilblöcke mit der Gesamtschaltung 
sicherstellen. Und sie müssen natürlich feststellen, ob die beteiligten Integrationsbedingungen 
zusammenpassen. Dazu müssen einerseits die Integrationsannahmen aller Blöcke unter Be-
rücksichtigung der Verschaltung durch Integrationszusicherungen ihrer Nachbarblöcke oder 
durch die Integrationsannahmen der Gesamtschaltung erfüllt werden. Andererseits müssen die 
Integrationszusicherungen der Gesamtschaltung durch die Integrationsannahmen der Gesamt-
schaltung und die Integrationszusicherungen der Blöcke gerechtfertigt werden. Die mathema-
tische Formulierung dieser Forderungen wird in Abschnitt 6.3.2 präsentiert.  
 
Wenn das SDRAM-Interface, dessen Integrationsbedingung in Abschnitt 3.5.2 vorgestellt 
wurde, den Prozessor mit Instruktionen versorgen soll und daher keine Daten schreiben muss, 
könnte der Prozessor etwa die folgenden Integrationszusicherungen haben: 
 

integration_condition of processor is 
assume:  

… 
guarantee: 
 p_rw = '1' and 
 if p_request = '1' and p_ready = '0' then  

next(p_request) = '1' and 
  next(p_address) = p_address 
 end if; 
 

if p_request = '1' then determined(p_address) end if;  
… 

end integration_condition;  

Das Präfix p_ vor den Signalen soll daran erinnern, dass die Ausgangssignale des Prozessors 
zunächst nichts mit den Eingangssignalen des SDRAM-Interfaces zu tun haben. Die Prozes-
sorsignale müssen also geeignet substituiert werden, bevor die Integrationstests durchgeführt 
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werden können. Nach dieser Substitution lässt sich der Test erfolgreich durchführen. Dabei 
erscheint interessant, dass die Determinierungsannahmen des SDRAM Interfaces über ݓݎ 
durch die Assertion über ݓݎ_݌ entlastet wird.  

3.5.6 Cluster 
Zur vollständigen Verifikation einer größeren Schaltung kann es erforderlich werden, Schal-
tungsteile separat zu verifizieren. Das ist immer dann der Fall, wenn die Gesamtschaltung 
nicht eine Folge von Operationen nacheinander abarbeitet, sondern wenn Schaltungsteile ne-
benläufig Operationen abarbeiten. In diesem Fall muss die Schaltung durch mehrere Operati-
onsautomaten verifiziert werden.  
 
Die Schaltungsteile, die durch einen Operationsautomaten verifiziert werden, heißen Cluster. 
Zwei Schaltungselemente gehören unterschiedlichen Clustern an, wenn sie z.B. Events aus 
zwei unabhängigen Quellen bearbeiten.  
 
Viele Schaltungen, z.B. die IP-Blöcke aus dem vorherigen Abschnitt 3.5.5, bestehen aus meh-
reren Clustern. Prozessorperipherals haben z.B. häufig einen Konfigurationsblock, der aus 
den Konfigurationsregistern besteht und aus einem Slaveinterface zum Beschreiben oder Aus-
lesen dieser Konfigurationsregister. Dieser Block wird häufig in einem eigenen Cluster verifi-
ziert, während die eigentliche Funktion des Peripherals in einem oder mehreren weiteren 
Clustern verifiziert wird.  
 
Bei Prozessoren wird häufig die gesamte Pipeline in einem Cluster untersucht. Wenn es aber 
eine etwas anspruchsvollere Prefetcheinheit gibt, so arbeitet die nicht nach dem Rhythmus der 
Pipeline, sondern sie führt ein Eigenleben, das z.B. von der Zuteilung des Instruktionsbusses 
gesteuert wird. Entsprechend gibt es dann Fifos zwischen der Prefetcheinheit und der Decode-
Stufe der Prozessorpipeline, mit denen die unterschiedlichen Rhythmen ausgeglichen werden. 
In diesem Fall werden die Prefetcheinheit und die Prozessorpipeline ab der Decode-Stufe in 
unterschiedlichen Clustern verifiziert.  
 
Ein weiterer Grund zur Aufteilung einer Schaltung in Cluster kann auch die Schaltungskomp-
lexität sein, doch kann IPC recht große Cluster behandeln, wie etwa eine komplette Prozes-
sorpipeline, sodass die Aufteilung der Schaltung in Cluster meist den funktionalen Erforder-
nissen folgt und nicht durch Komplexitätsprobleme verursacht wird. 

3.5.7 Vollständige Verifikation von Schaltungen mit mehreren Clustern 
Eine Schaltung mit mehreren Clustern wird vollständig verifiziert, indem die vollständige 
Verifikation auf die Cluster aufgeteilt wird. Es ist naheliegend, für jeden Cluster ein eigenes 
Modell zu bauen, dort die Verifikation durchzuführen und die Cluster anschließend wie zuvor 
zusammenzufassen. Diese Vorgehensweise erfordert aber detaillierte Integrationsannahmen, 
die alles Verhalten von Nachbarclustern erfassen, das zur korrekten Funktion des untersuch-
ten Clusters erforderlich ist. Entsprechend detailliert müssen auch die Integrationszusicherun-
gen sein. Die passende Aufstellung dieser Angaben ist aufwändig. 
 
Um Aufwand zu sparen, wurde eine Variante der kompositionalen Verifikation entwickelt, 
bei der die Verifikationen der einzelnen Cluster auf einem Modell durchgeführt wird, in dem 
manche Clustereingänge interne Signale bleiben dürfen. Dadurch werden diese Clusterein-
gänge durch diejenigen Schaltungsteile beschränkt, die sie erzeugen. Die entsprechenden Ein-
schränkungen müssen dann nicht explizit in der Integrationsannahme des untersuchten Clus-
ters auftauchen. Sie können ganz eingespart werden, oder es sind nur Teilaspekte ihrer Funk-
tion zu beschreiben.  
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Zur Durchführung des Verfahrens wird zunächst der Clustergraph analysiert. Die Knoten die-
ses Graphen sind Cluster, und wenn ein Cluster ein Signal produziert, das in einem anderen 
Cluster weiterverarbeitet wird, gibt es in diesem Clustergraphen eine Kante von dem einen 
zum anderen Cluster.  
 
Im Clustergraph müssen Kanten bestimmt werden, durch deren Elimination der Clustergraph 
azyklisch wird. Die Verifikation muss auf einem Modell durchgeführt werden, bei dem diese 
Signale durchgeschnitten sind. Das hier erforderliche Schneiden entspricht anschaulich der 
entsprechenden Operation mit der Kneifzange. Die durch das Schneiden entstandenen Enden 
des Signals werden entsprechend dem Informationsfluss zu neuen primären Aus- und Eingän-
gen des zu untersuchenden Modells. 
 
Die vollständige Verifikation wird dann für jeden Cluster separat durchgeführt, aber auf dem 
oben beschriebenen Modell, das möglicherweise immer noch alle Cluster enthält. Dabei wer-
den viele Clustereingänge interne Signale bleiben, die von anderen Clustern erzeugt werden. 
Die vollständige Verifikation jedes Clusters ergibt Integrationsbedingungen für diesen Clus-
ter. Wenn in diesen Integrationsbedingungen ungeschnittene Clustereingänge durch reaktive 
Constraints, d.h. unter Verwendung von Ausgangssignalen des Clusters beschrieben werden, 
müssen diese Clustereingänge auch noch aufgeschnitten werden, und die entsprechenden In-
tegrationsannahmen ggfs. verstärkt werden. Die Integrationsannahmen über neue, durch 
Schneiden entstandene Eingangssignale müssen dabei implementierbar und strukturell kom-
patibel sein.  
 
Anschließend wird wiederum festgestellt, ob die Integrationsannahmen aller Cluster durch 
Integrationszusicherungen ihrer Nachbarcluster oder durch die Integrationsannahmen der Ge-
samtschaltung erfüllt werden. Dabei werden alle durchs Schneiden entstandenen neuen Aus-
gangssignale durch die neuen Eingangssignale substituiert.   
 
Außerdem müssen die Integrationszusicherungen der Gesamtschaltung durch die Integrations-
annahmen der Gesamtschaltung und die Integrationszusicherungen der Cluster gerechtfertigt 
werden. 
 
Die Besonderheit bei dieser Vorgehensweise ist die Verwendung eines Modells, in dem einige 
Signale zwischen Clustern zwar durchgeschnitten sind, aber andere intakt bleiben können. 
Diese Schnitte sind erforderlich, um den Nachweis führen zu können, dass die vollständige 
Verifikation der Gesamtschaltung tatsächlich auf die vollständige Verifikation ihrer Cluster 
aufgeteilt wurde. Es ist aber ein Vorteil der hier entwickelten Theorie, dass die Verifikation 
auf einem Modell durchgeführt werden kann, in dem noch viele andere Eingangssignale von 
Clustern interne Signale sind. Denn das Verhalten solcher interner Signale wird durch den 
Nachbarcluster beschränkt, durch den sie erzeugt werden, auch wenn die Eigenschaften gar 
nicht über den Nachbarcluster sprechen. Eine solche Beschränkung wird die Verifikation im 
Allgemeinen vereinfachen.  
 
Dies wird im Vergleich zum Beispiel in Abschnitt 3.5.2 deutlich, wenn angenommen wird, 
dass das SDRAM-Interface zum Prozessor dazugehört und mit ihm entwickelt und verifiziert 
wird. Prozessor und SDRAM-Interface bilden dann zwei Cluster und ihr Clustergraph ist zyk-
lisch. Es bietet sich an, die Kante vom Prozessor zum SDRAM-Interface zu eliminieren, um 
den Clustergraphen azyklisch zu machen. Dann wird die Verifikation von Prozessor und 
SDRAM-Interface auf einem gemeinsamen Modell durchgeführt, in dem die Signale ready 
und rdata vom SDRAM-Interface zum Prozessor interne Signale sind. Die Verifikation wird 
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nach wie vor clusterweise durchgeführt, aber eben auf dem gemeinsamen Modell mit den 
wenigen Schnitten. Dadurch ist die Bedingung über die Pulse auf dem ready-Signal in den 
Integrationsbedingungen nicht erforderlich, die in Abschnitt 3.5.2 notwendig war, um die kor-
rekte Prozessorfunktion sicherzustellen.  

3.6 Vollständige Verifikation im Industriellen Einsatz 
Operationsautomaten und -eigenschaften, IPC und der Vollständigkeitsprüfer gehen in diesem 
Ansatz eine vorteilhafte Symbiose ein, die sich über fast 10 Jahre in der industriellen Praxis 
bewährt hat und in dem Produkt OneSpin 360 MV [OneSpin o.J.] verfügbar gemacht wurde. 
Der Vollständigkeitsprüfer kann durch die Konzentration auf Operationen und ihre Eigen-
schaften einfachere Beweisziele prüfen, und damit auch Eigenschaften über große Schaltun-
gen untersuchen. IPC ist besonders geeignet für Operationseigenschaften, insbesondere auch 
deshalb, weil dabei relativ wenige Erreichbarkeitsbedingungen erforderlich werden. Wenn 
aber solche Bedingungen gebraucht werden, so erlaubt der Ansatz auch Benutzervorgaben, 
durch die ein höheres Verständnis über die Schaltung in die Verifikation eingebracht werden 
kann. Bei benutzerdefinierten Erreichbarkeitsbedingungen sorgt der Vollständigkeitsprüfer 
dafür, dass sie nicht ungeprüft in die Verifikation eingebracht werden. Alles in allem ermög-
licht die Symbiose die eigenständige Untersuchung von Modulen, auf die sonst die simulati-
onsbasierte Modulverifikation angewandt wird – mit den im Folgenden zusammengefassten 
Leistungsmerkmalen:  

3.6.1 Höchste Qualität der Implementierung 
Die in dieser Arbeit mit ihren Grundlagen beschriebene Vorgehenswese ist bereits in vielen 
Verifikationsprojekten eingesetzt worden. Damit wurden höchste Schaltungsqualitäten er-
reicht – mit einem deutlich einfacheren Vorgehen als mit Theorembeweisern und mit einer 
viel höheren Produktivität. In dieser Beziehung ist die vollständige Verifikation die erste ihrer 
Art. Denn eine korrekt aufgesetzte vollständige Verifikation lässt im Gegensatz zur Simulati-
on keine funktionalen Fehler mehr unentdeckt [Büttner 2007]: Simulation hingegen übersieht 
Fehler in nicht stimulierten Situationen; aber auch stimulierte Fehler werden von der Simula-
tion nur entdeckt, wenn der Simulationsstimulus das Fehlverhalten bis zum Interface eines 
Checkers propagiert, der überdies auch noch dafür empfindlich sein muss. Zum Abmildern 
solcher Schwachstellen der simulationsbasierten Verifikation werden Verfahren [Gros-
se/Hampton 2005, Certess o.J.] angeboten, die auf Fehlerinjektion und Mutation Analysis 
[Offutt/Untch 2000] beruhen.  
 
Die vollständige Verifikation mildert solche Schwachstellen nicht nur ab, sondern sie verhin-
dert sie zuverlässig und automatisch. Der vollständigen Verifikation entgehen nur dann Feh-
ler, wenn die Spezifikation in der selben falschen Weise formalisiert wurde, der auch die 
Schaltungsbeschreibung folgt, oder wenn die Constraints über die primären Eingänge zu rest-
riktiv formuliert wurden. Dieses Problem teilen alle Verifikationsverfahren, solange von in-
formellen Spezifikationen ausgegangen wird. Bei der vollständigen Verifikation wird dieser 
Fall durch den systematischen Abgleich zwischen informeller Spezifikation, Formalisierung 
und Implementierung extrem unwahrscheinlich.  
 
Durch Eigenschaften formalisierte Spezifikationen stehen für die vollständige Verifikation 
einerseits in Form wiederverwendbarer Assertions über Protokolle zur Verfügung, und ande-
rerseits etwa als formalisierte Architekturbeschreibungen für Prozessoren [Bor-
mann/Beyer/Skalberg 2006], von denen ausgehend auch schnelle Simulatoren entwickelt 
wurden. Wenn von derartigen formalisierten Spezifikationen ausgegangen wird, stellt sich das 
Problem fälschlich akzeptierter Fehler gar nicht mehr.  
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3.6.2 Spezifikationsqualität 
Bei sorgfältiger Übersetzung der Spezifikation in die Operationseigenschaften identifiziert der 
Vollständigkeitsprüfer auch Spezifikationslücken und erlaubt damit die Vervollständigung der 
Spezifikation.  
 
Überhaupt ist der Ansatz recht tolerant gegenüber der Qualität der Spezifikation, was im in-
dustriellen Einsatz vorteilhaft ist. In verschiedenen Beispielanwendungen stand außer dem 
Modulnamen nur wenig niedergeschriebene Information über die Schaltung zur Verfügung. 
Selbst damit lässt sich noch effizient arbeiten, sofern eine Autorität wie etwa ein Systemarchi-
tekt verbindliche Aussagen über das erwartete Verhalten machen kann. Gibt es eine solche 
Autorität nicht, reduziert sich die Verifikation auf Plausibilitätstests wie z.B. über die Syn-
chronisation der Schaltung mit ihrer Umgebung. Selbst diese Plausibilitätstests sind wegen 
der geschlossenen Darstellung von Operationen der Schaltung noch recht mächtige Verifika-
tionsinstrumente.  
 
Die am Ende erstellte Schaltungsbeschreibung durch Operationen manifestiert präzise und auf 
einem Abstraktionsniveau deutlich oberhalb von RTL, wie die Spezifikation interpretiert 
wurde. 

3.6.3 Constraining 
Die vollständige Verifikation ist so angelegt, dass jede Zwischenbehauptung bewiesen werden 
muss. Constraints werden daher nur über die primären Eingangssignale der vollständig zu 
verifizierenden Gesamtschaltung benötigt, wo sie auch für simulationsbasierte Verfahren be-
kannt sein müssen. Die Anwendung der vollständigen Verifikation erlaubt dem Designer, sich 
auf eine Operation nach der anderen zu konzentrieren, und sich dabei auch immer auf einige 
wenige Constraints und ihre exakte Ausformulierung zu kümmern. Schon dadurch ist korrek-
tes Constraining für vollständige Verifikation einfacher als für andere formale Verfahren. 
Darüber hinaus bietet vollständige Verifikation kritischere Plausibilitätsprüfungen über Cons-
traints an, als andere formale Verfahren. Bei der Integration von IP-Blöcken zu SoCs prüft die 
kompositionale vollständige Verifikation, dass die Constraints der einzelnen IP-Blöcke in der 
Tat durch die Nachbarblöcke gerechtfertigt werden.  

3.6.4 Verifikationsprozess 
Vollständige Verifikation ist ein eigenständiges, hochautomatisiertes Verifikationsverfahren, 
das geeignet ist, weit bessere Qualität zu liefern als simulationsbasierte Verfahren. Formale 
Vollständige Verifikation ist daher eine Alternative zur Simulation, sobald die eigentliche 
Verifikationsphase beginnt. Vorher erscheint Simulation unverzichtbar, um Designern ein 
Gefühl für die Schaltung und ihr Verhalten zu vermitteln.  
 
Anders als bei ABFV addiert sich der Aufwand also nicht zum Aufwand für die simulations-
basierte Verifikation hinzu, sondern die vollständige Verifikation kann das Aufwandsbudget 
der Simulationsverifikation übernehmen.  
 
Verifikationsplanung [Bormann et al. 2007] für vollständige Verifikation ist eine Projektpla-
nung mit dem Ziel eines Netzplans für die Teilaufgaben, die sich meist an Clustern orientie-
ren. Für die vollständige Abdeckung der Spezifikation sorgt der Vollständigkeitsprüfer wäh-
rend der Ausführung der Verifikation. Der Netzplan ist die Grundlage für das Berichtswesen 
im Verifikationsprojekt. Verifikationsplanung für Simulation erfordert hingegen viel Umsicht 
[Bergeron et al 2005], viele Reviews und damit mehr Aufwand.  
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Bei der Durchführung der vollständigen Verifikation konzentriert man sich auf einzelne Ope-
rationen und ihre Interaktion und damit auf ein Abstraktionsniveau ähnlich dem der transakti-
onsbasierten Verifikation per Simulation. In dieser Beziehung gibt es also den Bruch nicht, 
der zwischen ABFV und Simulationsverifikation besteht. Die Operationen werden der Spezi-
fikation entnommen, und die Freiheitsgrade der Spezifikation werden ausgefüllt entsprechend 
den Festlegungen in der Implementierung. Ebenfalls wird der Implementierung entnommen, 
wie die Operationen miteinander interagieren.  
 
Die Untersuchung der Schaltungsbeschreibung ist damit ein integraler Bestandteil der voll-
ständigen Verifikation. Der Prozess verfolgt dabei das Vorgehen, das ein Ingenieur sowieso 
anwendet, wenn er oder sie eine Schaltung ausgehend von ihrer Beschreibung kennenlernen 
und verstehen soll: Man beginnt mit der zentralen Kontrolleinheit der Schaltung und arbeitet 
sich von dort aus zu einem Verständnis darüber vor, wie die Eingabesignale diese Kontroll-
einheit beeinflussen und die Kontrolleinheit den Datenpfad. Dieses Verständnis wird über-
prüft, indem Zug um Zug die Operationseigenschaften entwickelt, Zwischenstände bewiesen, 
und die Vollständigkeit der Eigenschaften überprüft wird.  
 
Erfahrungsgemäß ist dabei viel weniger Interaktion mit den Designern vonnöten als in simu-
lationsbasierten Verifikationsprojekten oder bei Anwendung von ABFV [Mitra 2008]. Und 
trotzdem fallen Fehlerlokalisationen präzise aus bis hin zu funktional geprüften Korrekturvor-
schlägen.  
 
Mehrjährige Anwendung des Ansatzes [Bormann/Spalinger 2001, Bormann 2003, Winkel-
mann et al. 2004, Thomas et al. 2004, Bormann/Blank/Winkelmann 2005, Bormann et al. 
2007, Loitz et al. 2008] zeigt, dass die Gefahr gering ist, Fehler fälschlicherweise zu akzeptie-
ren, und dass die Sicherheit groß ist, alle Fehler in der Schaltungsbeschreibung zu finden, und 
damit natürlich viel mehr Fehler als bei simulationsbasierter Verifikation.  

3.6.5 Terminierungskriterium 
Das Ende einer Verifikation ist erreicht, wenn  

• alle Eigenschaften erfolgreich gegen die Schaltungsbeschreibung bewiesen werden, 
• wenn der Vollständigkeitsprüfer für jeden Cluster anzeigt, dass die Verifikation voll-

ständig ist, 
• wenn sich die vollständigen Verifikationen der einzelnen Cluster zu einer vollständi-

gen Verifikation der Gesamtschaltung zusammenfügen lassen 
• und wenn alle vom Designer möglicherweise vorgegebenen Assertions bewiesen sind. 

 
Dies wird in OneSpin 360 MV automatisch geprüft. Damit ist es das erste Verifikationswerk-
zeug mit einem nicht-heuristischen Terminierungskriterium. Wenn dieses Terminierungskrite-
rium erreicht ist, formen die Eigenschaften und insbesondere die zugehörigen Timingdiag-
ramme eine lesbare und bewiesenermaßen aktuelle Designdokumentation.  
 
Ob die Verifikation dann wirklich Fehlerfreiheit zusichert, hängt davon ab, ob die Eigenschaf-
ten tatsächlich die Spezifikation widergeben, und ob die Constraints tatsächlich die Umge-
bungsbedingungen modellieren, unter denen die Schaltung arbeiten soll. Ersteres kann durch 
Reviews abgesichert werden, letzteres wird per Simulation oder formal nachgewiesen, wenn 
die Einbettung der Schaltung in ein größeres System untersucht wird.  
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3.6.6 Produktivität 
Geübte Verifikationsingenieure, die bereit und in der Lage sind, Details von RT-
Beschreibungen zu verstehen, erreichen dieses höchste Qualität versprechende Terminie-
rungskriterium deutlich schneller als mit simulationsbasierter Verifikation [Bormann 2003, 
Bormann/Blank/Winkelmann 2005], die dazu noch geringere Qualität liefert. In den vielen 
Anwendungsbeispielen wurden von erfahrenen Verifikateuren durchschnittlich 2000 bis 4000 
Zeilen RTL-Code pro Personenmonat verifiziert, in Rekordfällen auch 8000 Zeilen pro Per-
sonenmonat. Dabei ist auch der Aufwand für die Verifikationsumgebung und die Rechenleis-
tung für die Verifikation weit geringer als bei der Simulation.  
 
Der Ansatz verzichtet auf komplexere benutzerdefinierte Abstraktionen und vermeidet damit 
einen Grund für die unvorhersehbaren Aufwände, über die R. Mitra [Mitra 2008] klagt. Der 
Ansatz wird langsamer, wenn die Schaltung konzeptionell unklar, unstrukturiert, und insge-
samt schwer verständlich, d.h. im Sinne von Softwareengineering schlecht beschrieben ist. 
Solch schlechter RTL-Code ergibt sich von vorn herein, wenn die Schaltung unzureichend 
konzipiert wurde und anschließend aufgrund von Rückmeldungen aus der Verifikation inkre-
mentell verbessert wurde. Schlechter RTL-Code ergibt sich insbesondere dann, wenn eine zur 
Wiederverwendung bestimmte Schaltungsbeschreibung über die Zeit mehrere Abänderungen 
durch mehrere Designer erfahren hat. Gerade aber bei schlechtem RTL-Code ist eine voll-
ständige Verifikation besonders nützlich, weil inkrementelle Änderungen besonders anfällig 
für Corner-Case-Fehler sind und weil die vollständige Verifikation ein Fundament für die 
Wartung oder Ergänzung der Schaltungsbeschreibung schafft.  

3.6.7 Integration mit Simulation 
Wenn vollständig verifizierte Module in ein größeres System eingebettet werden, das per Si-
mulation überprüft werden soll, brauchen im Verifikationsplan keine Verifikations- und Co-
verageziele für diese Module definiert werden. Es muss lediglich hinreichend intensiv geprüft 
werden, dass das System die Constraints der vollständigen Verifikation einhält. Dies liefert 
ein pragmatisches Vorgehen für eine technologieübergreifende Verifikationsplanung und Co-
veragebewertung.  
 
Systemweite Verifikationsziele erfordern eine Kontrolle der Qualität der Simulation durch 
Coverage. Für die vollständig verifizierten Module bietet sich an, funktionale Coverage auf 
der Basis der Operationen zu definieren: Die entsprechenden Coveragebedingungen sind er-
füllt, wann immer die entsprechenden Operationen ausgeführt werden, d.h. die Annahmen der 
entsprechenden Operationseigenschaften erfüllt sind. Auf diese Weise kann einerseits verhin-
dert werden, dass die Operationen selbst durch die Systemsimulation ein weiteres Mal inten-
siv untersucht werden, und andererseits die Definition von funktionaler Coverage über Abläu-
fe, an denen mehrere Operationen beteiligt sind, erleichtert werden. 

3.6.8 White-Box-Verifikation 
Als Schwachpunkt der vollständigen Verifikation sehen Praktiker die Abhängigkeit von der 
konkreten Implementierung der Schaltung an. In der Tat müssen Änderungen an der Schal-
tung meist von Änderungen in den Eigenschaften begleitet werden, weil sonst die Prüfung 
irgendeiner Eigenschaft fehlschlägt. Diese Anpassung hat meist weitere zur Folge, damit der 
Eigenschaftssatz wieder vollständig wird. Der Anpassungsaufwand ist bei aufeinanderfolgen-
den Versionen im Rahmen einer Entwurfsphase meist gering. Er steigt nur an, wenn Schal-
tungsteile verworfen und einem ganz anderen Konzept folgend implementiert werden.  
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Ein anderes Bild ergibt sich bei Schaltungs-IP, d.h. wiederverwendbaren Modulen, die über 
Jahre und viele Revisionen hinweg von verschiedenen Verantwortlichen gepflegt werden. 
Hier möchte man die Simulation nicht oder nur wenig anpassen, weil dies Aufwand einspart. 
Diese Einsparung schlägt sich aber als Altern der simulationsbasierten Verifikation nieder, 
das dadurch gekennzeichnet ist, dass die Verifikation immer weniger kritische Situationen der 
internen modifizierten Abläufe untersucht und daher immer wahrscheinlicher Fehler über-
sieht. Wenn dann Fehler vom Produkttest oder gar aus dem Feld gemeldet werden, wird die 
Unachtsamkeit der Modulverifikation mit der veralteten Verifikationstechnik entschuldigt, 
obwohl diese bei der ersten Version des Moduls durchaus in der Lage war, eine vernünftige 
Qualität zu sichern.  
 
Vollständige Verifikation verhindert das Altern der Verifikation. Allerdings erfordert ihre 
Integration Eingriffe in die Entwicklungs- und Pflegeprozesse der Schaltungs-IP, weil die 
Änderung der Schaltungsbeschreibung und die der Operationseigenschaften verschränkt wer-
den müssen. Das bietet aber den Vorteil, dass vor jeder Revision eine aktuelle Designdoku-
mentation in Form der Operationseigenschaften vorhanden ist, mit deren Hilfe sich ein (mög-
licherweise neuer) verantwortlicher Entwickler schnell einarbeiten kann, die vorzunehmenden 
Änderungen planen kann und die Änderung der Schaltungsbeschreibung verifizieren kann. 
Experimenten zufolge scheint dies nicht nur zu höchster Qualität der Schaltungs-IP zu führen. 
Es reduziert auch den Umfang der Änderungen der Schaltungsbeschreibung gegenüber der 
bisherigen Praxis und trägt zur konzeptionellen Klarheit der geänderten Schaltungsbeschrei-
bung bei, was seinerseits wieder bei erneuten Revisionen hilft.  

3.6.9 Hilft vollständige Verifikation gegen das Verification Gap?  
Erfüllt vollständige Verifikation den Traum, mit formaler Verifikation das Verification Gap 
zu verringern? Die in vielen erfolgreichen Anwendungsprojekten nachgewiesenen Sprünge in 
Qualität und Aufwand legen es nahe. Aber es ist ein disruptiver Ansatz, der eine ganz andere 
Ausbildung der Verifikationsingenieure benötigt, der bestehenden Verifikationscode nicht 
nutzen kann, für den es noch wenig Verifikations-IP gibt, und für den Entwurfs- und Verifika-
tionsprozesse verändert werden müssen.  
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4 Grundlagen 

4.1 Synchrone Schaltungen 
Ziel aller Bemühungen beim synthesebasierten Entwurf sind digitale Schaltungen, die in 
FPGAs oder ASICs implementiert werden. Ohne Einschränkung der Allgemeinheit konzent-
riert sich diese Arbeit auf synchrone Schaltungen mit einem Takt. Solche Schaltungen beste-
hen aus kombinatorischen Gattern und Flip-Flops. Dabei sollen die kombinatorischen Gatter  
zyklenfrei verschaltet sein und damit nicht selbst speicherndes Verhalten implementieren. In 
dieser Arbeit werden nur Schaltungen mit Flip-Flops betrachtet, die bei der steigenden Takt-
flanke schalten.   
 
Auch bezüglich des Zeitverhaltens der Eingabesignale sollen Besonderheiten ausgeschlossen 
sein. Daher wird bei diesen Untersuchungen auch angenommen, dass die Schaltung ihrerseits 
in eine größere Schaltung eingebettet sei, die den vorstehenden Annahmen genügt.  
 
Wie im synchronen Entwurf üblich, wird angenommen, dass die Latenz kombinatorischer 
Pfade vom Ausgang eines Flip-Flops zum Eingang eines anderen klein genug ist, dass das 
zweite Flip-Flop den entlang dieses Pfades nach einer Taktflanke neu berechneten Wert an 
seinem Eingangssignal mit der nächsten Taktflanke aufnehmen kann. Unter diesen Umstän-
den sind sowohl die im synthesebasierten Entwurf üblichen Zero-Delay-Beschreibungen der 
Schaltung zu rechtfertigen als auch die Abbildung dieser Beschreibungen auf einen Mealy-
Automaten. 

4.1.1 Automaten 
Dieser Mealy-Automat repräsentiert die Werte der Signale der Schaltung kurz vor jeder stei-
genden Taktflanke [Bormann et al. 1995]. Er wird charakterisiert durch  
 

• eine Menge উ von Eingabevariablen und einer Wertemenge ࣱሺউሻ, die diese Variablen 
annehmen können. Diese Variablen sollen die Eingabesignale der Schaltung sein.  

• eine Menge ও von Zustandsvariablen und eine Wertemenge ࣱሺওሻ von Zuständen, die 
diese Variablen annehmen können. Diese Variablen beschreiben die Werte der Flip-
Flops in der Schaltung.  

• eine Menge চ, die aus der Menge der internen Signale ক als auch der Menge der Aus-
gangssignale এ besteht, und die vom automatentheoretischen Standpunkt her Ausga-
bevariablen des Automaten sind. Die Wertemengen werden mit ࣱሺচሻ, ࣱሺকሻ und 
ࣱሺএሻ bezeichnet. Es ist also চ ൌ  ক ׫ এ und ࣱሺচሻ ൌ  ࣱሺকሻ ൈ ࣱሺএሻ.1 

• eine Zustandsübergangsfunktion Δ: ࣱሺউሻ ൈ ࣱሺওሻ ՜  ࣱሺওሻ, 
• eine Funktion Λ୭୳୲: ࣱሺউሻ ൈ ࣱሺওሻ ՜  ࣱሺএሻ zur Bestimmung der Werte der Ausga-

besignale 
• eine Funktion Λ୧୬୲: ࣱሺউሻ ൈ ࣱሺওሻ ՜  ࣱሺকሻ zur Bestimmung der Werte der internen 

Signale 
• einer Bedingung ߷: ࣱ௥ሺউሻ ՜ ࣜ über Resetsequenzen2. Diese Resetsequenzen sind 

Eingabetraces der Länge ݎ, mit der die Schaltung in ihren Resetzustand gebracht wird. 
Es muss dafür gesorgt werden, dass die Schaltung immer erst eine der Resetsequenzen 
abarbeitet, bevor sie normale Eingaben verarbeitet. Diese Bedingung ersetzt die in Au-
tomaten sonst üblichen Bedingungen über die Initialzustände.  

                                                 
1 Flip-Flops treten in dieser Formalisierung tatsächlich doppelt auf, einmal als Teil des Zustands ও und einmal als 
Teil der internen Signale ক.  
2 Dabei steht ࣜ für die Menge ሼ݁ݑݎݐ,  .ሽ von Wahrheitswerten݁ݏ݈݂ܽ



64 
 

 
Die Schaltungsfunktion ergibt sich also, indem zunächst eine Resetsequenz 
ሺ݅ି௥, ݅ି௥ାଵ, ݅ି௥ାଶ, … , ݅ିଵሻ von einem beliebigen Zustand der Schaltung aus bearbeitet wird, 
wodurch die Schaltung eine Folge ሺିݏ௥, ,௥ାଵିݏ ,௥ାଶିݏ … ,  ଵሻ von Zuständen durchläuft, dieିݏ
mit einem beliebigen Zustand ିݏ௥  ሺওሻ beginnt und an deren Ende sich ein Resetzustandࣱ א
,଴ einstellt. Davon ausgehend wird eine Folge ሺ݅଴ݏ ݅ଵ, ݅ଶ, … ሻ von Eingabewerten von der Ma-
schine bearbeitet. Dabei ergeben sich Werte ሺݏ଴, ,ଵݏ ,ଶݏ … ሻ interner speichernder Signale. Aus 
dem die Resetsequenz enthaltenden Eingabestimulus ergeben sich also Folgen 
ሺିݑ௥, ,௥ାଵିݑ ,௥ାଶିݑ … , ,ଵିݑ ,଴ݑ ,ଵݑ ,ଶݑ … ሻ und ሺ ି݋௥ାଵ, ,௥ାଶି݋ … , ,ଵି݋ ,଴݋ ,ଵ݋ ,ଶ݋ … ሻ von Wer-
ten der internen und Ausgabesignale, die  bestimmt werden gemäß der sogenannten Über-
gangsgleichungen 
 

௝ାଵݏ ൌ Δ൫s୨, i୨൯ 
und 

௝݋ ൌ Λ୭୳୲൫s୨, i୨൯  bzw.   ݑ௝ ൌ Λ୧୬୲ሺs୨, i୨ሻ 
 
 
wobei ݆ ൒ െݎ ist. Δ wird als Zustandsübergangsfunktion des Automaten bezeichnet und Λ୭୳୲ 
als Ausgabefunktion. 
 

4.1.2 Traces  
Eine Wertefolge ൫ܺሺ௝ሻ൯ auf einer Menge von Signalen wird Trace ܺ dieser Signale genannt. 
Typischerweise zählt dabei der Index ݆ die Zyklen eines Taktes. Das einzelne ܺሺ௝ሻ wird ݆-tes 
Element des Traces ܺ genannt. Traces können endlich oder unendlich sein. Zu einer Signal-
menge ঘ wird mit ࣱஶሺঘሻ die Menge aller Traces dieser Signale bezeichnet. Dabei werden 
die Signale wie freie Variable behandelt, d.h. ࣱஶሺঘሻ soll auch solche Traces enthalten, die 
bei Berücksichtigung der Schaltung gar nicht vorkommen können.  
 
Ein endliches Anfangsstück ൫ܺሺ଴ሻ, ܺሺଵሻ, ܺሺଶሻ, … , ܺሺ௡ሻ൯ eines Traces ܺ wird Präfix des Traces 
genannt. ݊ wird als größter Index des Präfixes bezeichnet. Zwei Traces können einen gemein-
samen Präfix besitzen. Als Separierungsindex ܵܲܧሺܺ, ܻሻ wird der größte Index des größten 
gemeinsamen Präfixes von ܺ und ܻ bezeichnet. Wenn ܺ ൌ ܻ, wird ܵܲܧሺܺ, ܻሻ ൌ ∞. 
 
Ein aus zwei Traces ܺ und ܻ zusammengefügter Trace ሺܺ, ܻሻ besteht aus den Paaren 
ቀ൫ܺሺ௝ሻ, ܻሺ௝ሻ൯ቁ der Elemente der beiden Traces. Es wird dabei nicht zwischen dem Paar der 
Traces und dem Trace aus den Paaren der Elemente unterschieden.  
 
Ein Automat ܯ kann gemäß Abschnitt 4.1.1 mit einem Prädikat ܯ auf Traces identifiziert 
werden. ܯሺܫ, ܵ, ܷ, ܱሻ nimmt genau für die Eingabetraces ܫ, Ausgabetraces ܱ, und Traces der 
Zustandsvariablen ܵ und der internen Signale ܷ den Wert 1 an. Der Trace der Zustandsvariab-
len spielt dabei häufig keine selbständige Rolle, weil diese Information bereits im Trace der 
internen Signale ܷ enthalten ist. Daher wird der Automat meistens als Prädikat ܯሺܫ, ܷ, ܱሻ 
aufgefaßt. Ein Trace ሺܫ, ܷ, ܱሻ der das Prädikat ܯሺܫ, ܷ, ܱሻ erfüllt, heißt Trace des Automaten 
M. Die Traces beginnen mit dem Index ൫– -൯, damit Rechenschaft über die Resetsequenz abݎ
gelegt wird.  
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4.2 Assertions, Constraints und Eigenschaften 

4.2.1 Rollen von Assertions, Constraints und Eigenschaften 
Auf den Traces ܫ, ܷ und ܱ eines Automaten werden Bedingungen ߚሺܫ, ܷ, ܱሻ definiert, mit 
denen pragmatische Einschränkungen des Verhaltens des Automaten oder Erwartungen an 
sein Verhalten ausgedrückt werden. Diese Bedingungen ergeben sich häufig aus Formulie-
rungen ߚመሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, die relativ zu einem beliebigen aber festen Zeitpunkt ݐ aufgestellt werden 
und für alle ݐ ൒ 0 gelten sollen: 
 

,ܫሺߚ ܷ, ܱሻ  ൌ ሥ ,ݐመሺߚ ,ܫ ܷ, ܱሻ
௧ஹ଴ 

 

 
Die Bedingungen ߚመ  können Assertions, Constraints oder Operationseigenschaften sein. Cons-
traints beschreiben Verhalten, das nicht weiter hinterfragt werden soll, weil entweder ange-
nommen werden soll, dass sich die Umgebung der zu untersuchenden Schaltung entsprechend 
verhält, oder weil eine Verifikation auf die im Constraint beschriebene Situation beschränkt 
werden soll. Constraints werden beim Beweis von Assertions, von Eigenschaften, oder bei der 
Vollständigkeitsprüfung vorausgesetzt und beschränken den Beweis entsprechend. Cons-
traints gelten global, d.h. sie werden für die gesamte Verifikation vorausgesetzt. 
 
Assertions enthalten entweder Verifikationsziele (siehe Abschnitt 2.8), Erreichbarkeitsbedin-
gungen (Abschnitt 3.3.3) oder lokale Constraints (Abschnitt 3.4.3).  
 
Assertions und Operationseigenschaften formalisieren Beweisaufgaben entsprechend Kapitel 
3. 

4.2.2 Dependencies 
Bei der Anwendung des hier vorgestellten Verfahrens wird bei vielen Beweisen die Gültigkeit 
anderer Objekte vorausgesetzt. So werden Operationseigenschaften und viele Assertions unter 
Voraussetzung von anderen Assertions oder Constraints mit IPC bewiesen. Vollständigkeit 
und komplexe Assertions werden hingegen mit dem Vollständigkeitsprüfer unter Vorausset-
zung von Assertions, Constraints und Operationseigenschaften bewiesen (siehe Abschnitt 
4.3.7). Die vorausgesetzten Objekte werden Dependencies des zu beweisenden Objekts ge-
nannt. Der Benutzer trifft die Auswahl der Dependencies entsprechend der für den Beweis 
benötigten Information. Irrelevante Information als Dependencies anzugeben, kann zu höhe-
ren Beweislaufzeiten führen. Dependencies bilden einen Graphen, anhand dessen Zirkel-
schlüsse erkannt und vermieden werden können. 

4.2.3 Reaktive Constraints und Assertions 
Constraints beschreiben das Verhalten der Eingabesignale einer Schaltung, indem die entspre-
chenden Bedingungen wahr werden für einen Eingabetrace, der beim Betrieb der Schaltung 
vorkommen kann und andernfalls falsch wird. Constraints lassen sich nur in einfachen Fällen 
durch Bedingungen beschreiben, die nur von den Eingabesignalen der Schaltung abhängen. In 
den allermeisten Fällen ist die Schaltung Teil eines größeren Systems, das die Ausgabesignale 
der Schaltung zu den Eingabesignalen rückkoppelt. Diese Effekte der Schaltungsumgebung 
wird mit Constraints formalisiert, die auch von Ausgangs- oder internen Signalen abhängen. 
Solche Constraints werden reaktiv genannt.  
 
In Verbindung mit kompositionaler Verifikation kann es auch zu reaktiven lokalen Cons-
traints kommen, die in der globalen Sicht Assertions sind. Solche Assertions und auch die 
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Assertions, die die Abhängigkeit der Ausgabesignale von Eingabesignalen beschreiben, wer-
den als reaktive Assertions bezeichnet.  

4.2.4 Safety- und Liveness-Bedingungen 
Eine Safety-Bedingung beschreibt, dass ein unerwünschter Sachverhalt nie eintrifft, eine Li-
veness-Bedingung wird erfüllt, wenn ein erwünschter Sachverhalt irgendwann in der Zukunft 
auftreten wird.   
 
Eine Bedingung ist genau dann eine Safety-Bedingung, wenn sie auf endlichen Präfixen der 
Traces widerlegt werden kann. Wenn also eine Safety-Bedingung ܤሺܮሻ auf einem Trace ܮ 
widerlegt wird, muss es einen Index ܰ geben, sodass ܤሺܮᇱሻ verletzt ist für alle Traces ܮԢ, die 
mit L einen gemeinsamen Präfix der Länge ܰ haben. Typische Safety-Bedingungen verlan-
gen, dass eine Auswahl von Signalen immer die gleiche boolesche Bedingung erfüllt, oder 
auch, dass nach einem ersten Ereignis ein zweites Ereignis in einer beschränkten Zeit eintritt.  
 
Liveness-Bedingungen erfordern die Untersuchung des gesamten Traces. Eine typische Live-
nessbedingung fordert, dass nach einem Startereignis irgendwann eine Reaktion eintrifft, ohne 
dass eine maximale Wartezeit vorgegeben wird. Die Untersuchung von Liveness-Assertions 
ist normalerweise sehr aufwändig. Die vollständige Verifikation verzichtet daher an allen 
zentralen Stellen auf die Untersuchung solcher Assertions. Das ist zulässig, weil Liveness-
Bedingungen bei der Schaltungsverifikation in zwei Situationen auftauchen, für die es Alter-
nativlösungen gibt: 
 
Die erste Situation besteht darin, dass die Wartezeit zwischen dem Startereignis und der 
Reaktion nur von der Schaltung bestimmt wird. In diesem Fall verlangt die Methodik entspre-
chend Abschnitt 3.2.3 und in Folge dessen der Vollständigkeitsprüfer, dass die Wartezeit 
exakt bestimmt wird und in die entsprechenden Operationseigenschaft kodiert wird, die da-
durch eine Safety-Eigenschaft wird und daher mit den Techniken dieses Ansatzes verifiziert 
werden kann.   
 
Im zweiten Fall erfolgt die Schaltungsantwort erst nach einem weiteren externen Ereignis, das 
nach dem Startereignis eintreffen muss. In diesem Fall beschreibt eine Operationseigenschaft 
unter anderen, wie die Schaltung in einer Wartestellung verharrt, bis das zusätzliche Ereignis 
eintrifft. Wenn es nie eintreffen sollte, beschreibt die Operationseigenschaft, wie die Schal-
tung für immer in dieser Wartestellung verharrt. Für den Zusammenhang zwischen dem ex-
ternen Ereignis und der Reaktion gilt im übrigen das zuvor gesagte. Damit ist auch diese ent-
sprechende Operationseigenschaft eine Safety-Eigenschaft.  
 
Durch diese Behandlung ist es möglich, die vollständige Verifikation nur auf Safety-
Eigenschaften und –Assertions zu begründen. Liveness-Assertions können nur als von außen 
vorgegebene Beweisziele auftreten. Sie werden dann auf Basis der Operationseigenschaften 
und der anderen Safety-Assertions in einem separaten Verifikationsschritt bewiesen.  

4.2.5 Behandlung unendlicher Wartezeiten 
Die aktuelle Implementierung der vollständigen Verifikation kann innerhalb einer Eigenschaft 
keine unendlichen Wartezeiten zwischen einem Start- und einem externen Ereignis im Sinne 
des vorigen Abschnitts 4.2.4 verifizieren. Möglich sind nur endliche Wartezeiten, wobei die 
obere Schranke aus Komplexitätsgründen recht klein gewählt werden sollte. Diese Beschrän-
kung betrifft die Eigenschafts- genauso wie die Vollständigkeitsprüfung.  
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Der Benutzer kann trotzdem vollständige Verifikation in Allgemeinheit durchführen, muss 
dann allerdings jede Warteperiode aufteilen in eine Phase, in der die Schaltung die Wartepe-
riode betritt und nach einer meist kleinen Zahl von Takten in einen der Wartezustände ge-
langt, eine weitere Phase, in der die Schaltung ohne Eintreffen des externen Ereignisses in der 
Menge der Wartezustände verharrt, und in eine dritte Phase, wo nach dem Eintreffen des ex-
ternen Ereignisses die Warteperiode verlassen wird und die Schaltung weiterarbeitet. Für jede 
Phase müssen dann separate Operationen und ihre Eigenschaften definiert werden, und die 
Menge der Wartezustände wird zum konzeptionellen Zustand.  
 
Diese Vorgehensweise ist manchmal sehr aufwändig, weil hier meistens eine Operation an 
einem recht unnatürlichen Zeitpunkt in drei Operationen zerlegt wird. Für diesen Zeitpunkt 
gelten die Argumente aus Abschnitt 3.3.5 nicht, die erläutern, warum Erreichbarkeitsbedin-
gungen aufgrund des operationsbasierten Vorgehens relativ einfach bleiben. Entsprechend 
kann die Bestimmung der Erreichbarkeitsbedingungen in den Wartezuständen aufwändig 
werden. Ferner reduziert die Zerlegung die Verständlichkeit der Verifikation.  
 
Das alternative Vorgehen besteht in der Beschränkung der Wartezeit auf ein Maximum, das 
vom IPC-Beweiser noch gut behandelt werden kann. Diese Vorgehensweise lässt eine Verifi-
kationslücke, deren Irrelevanz aber häufig leicht aus dem Schaltungsverhalten zu begründen 
ist. Der Vorteil der Vorgehensweise besteht in dem geringeren Aufwand bei der Verifikation 
und in den umfassenderen Beschreibungen der Operationen, durch die das Schaltungsverhal-
ten offener zu Tage tritt.  
 
In der nachfolgenden Beschreibung wird die Theorie soweit entwickelt, dass sie auch auf 
Operationen mit unbeschränkten Wartezeiten anwendbar ist.  

4.3 Eigenschaftssprache ITL 
Eine formale Variante der funktionalen Verifikation wird umso mehr akzeptiert, je besser das 
zu beweisende Verhalten in der Eigenschaftssprache des Property Checkers ausgedrückt wer-
den kann. Ziel bei der Entwicklung einer Eigenschaftssprache sollte also sein, dass ein Benut-
zer seine Energie auf die Identifizierung des zu beweisenden Verhaltens konzentriert, und 
möglichst wenig Aufwand braucht für die Formalisierung dieses Beweiszieles und das Finden 
sowie die Korrektur von Abweichungen zwischen intendiertem und tatsächlich beschriebe-
nem Verhalten. Ferner muss die Eigenschaftssprache in der Lage sein, die Ursache-Wirkungs-
Zusammenhänge an den Interfaces einer Schaltung darzustellen, die zur Erzeugung bzw. Be-
arbeitung einer Transaktion gehören. Unter diesen Forderungen wurde ITL entwickelt [Siegel 
et al. 1999] ausgehend von Erfahrungen, die mit einer Vorgängerversion [Bormann 1995] 
gemacht wurden.  
 
Zu ITL wurde die bereits eingeführte graphische Repräsentation entwickelt [Bormann 2001, 
Paucke 2003], die sich eng an Timingdiagramme anlehnt und wesentlich intuitiver ist als an-
dere graphische Formalismen zur Beschreibung von Schaltungsverhalten [Schlör 2001, Peu-
kert et al. 2001]. Darüber hinaus wurde ein Verfahren zur Übersetzung von ITL-
Eigenschaften in synthetisierbare Simulationsmonitore entwickelt [Bormann 2003, Beuer 
2005]. 

4.3.1 Zeitbehandlung 
Eine erste Beispieleigenschaft wurde bereits in Abschnitt 3.2.5 vorgestellt. Sie zeigt, dass das 
Hauptcharakteristikum der Sprache die explizite Behandlung von Zeit ist, die in Takten ge-
messen wird. Alle Operationseigenschaften werden relativ zu einem beliebigen aber festen 
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Zeitpunkt formuliert, der durch das Schlüsselwort "t" repräsentiert wird. Endliche Offsets von 
t werden durch ݐ ൅ ݊ oder ݐ െ ݊ ausgedrückt, wobei ݊ eine ganze Zahl ist.  
 
Variable Offsets sind beispielsweise erforderlich, um zu beschreiben, wie während der Abar-
beitung einer Transaktion auf ein Synchronisationsereignis vom Kommunikationspartner ge-
wartet wird. Sie werden durch Zeitvariablen repräsentiert, die relativ zu ݐ definiert werden. 
Um die Verhältnisse darzustellen, wenn das Synchronisationsereignis gar nicht eintrifft, kön-
nen die Zeitvariablen den Wert unendlich annehmen, der durch "$" repräsentiert wird.  
 
Zeitvariablen, die unendlich werden können, werden als unendliche Zeitvariablen bezeichnet. 
Andernfalls heißen sie endliche Zeitvariablen.  

4.3.2 Zeitbehaftete Bedingungen 
Die Eigenschaften werden durch Bedingungen der Form 
 

at <time point>: <Boolean condition>; 
during [<time point1>, <time point2>]: <Boolean condition>; 
within [<finite time pt1>, <finite time pt2>]: <Boolean condition>; 

gebildet. Die erste Bedingung verlangt, dass die boolesche Bedingung am vorgegebenen Zeit-
punkt gilt, die zweite Bedingung verlangt, dass sie für alle Zeitpunkte im angegebenen Inter-
vall gilt, und die dritte, dass sie mindestens einmal im angegebenen Intervall gilt. Die Inter-
valle enthalten jeweils ihre Grenzen. Wenn die linke Intervallgrenze größer ist als die rechte, 
ist das Intervall leer. Dann ist die "during"-Bedingung trivialerweise erfüllt und die "within"-
Bedingung trivialerweise verletzt.  
 
Die Zeitangaben haben die Form ܶ ൅  ݊ oder ܶ –  ݊, wobei ܶ für ݐ oder für eine Zeitvariable 
steht. In within-Bedingungen dürfen keine unendlichen Zeitvariablen auftauchen. Wenn die 
Zeitangabe hinter "at" eine Zeitvariable enthält und diese Zeitvariable den Wert unendlich 
annimmt, ist die gesamte Bedingung trivialerweise erfüllt. Wenn beide Grenzen des during-
Intervalls unendlich sind, ist die entsprechende Bedingung trivialerweise erfüllt, wenn nur die 
rechte Grenze unendlich ist, muss die boolesche Bedingung ab der linken Intervallgrenze für 
alle Zeiten erfüllt sein.   
 
Die booleschen Bedingungen haben eine Syntax, die wahlweise ähnlich zu Verilog oder 
VHDL ist. Je nachdem wird ITL auch als VLI (Verilog Interval Language) oder VHI (VHD 
Interval Language) bezeichnet. Die booleschen Bedingungen werden zu den jeweils angege-
benen Zeitpunkten ausgewertet. Die Rückgabewerte arithmetischer Bitvektoroperationen sind 
immer breit genug, um das exakte Ergebnis zu repräsentieren. Durch Funktionen prev und 
next können Ausdrücke zu anderen Zeitpunkten als den angegebenen ausgewertet werden.  

4.3.3 Grundlegende Implikation 
Die Grundstruktur einer ITL-Eigenschaft ist gegeben durch verschiedene Blöcke. Zwei davon 
sind besonders wichtig: Der eine Block wird mit dem Schlüsselwort "assume:" eingeleitet und 
beschreibt den Annahmenteil der Eigenschaft. Der andere Block wird mit dem Schlüsselwort 
"prove:" eingeleitet und beschreibt den Beweiszielteil der Eigenschaft.  
 
Der Annahmenteil beschreibt die Situation, die mit der Eigenschaft geprüft werden soll und 
der Beweiszielteil das in dieser Situation erwartete Verhalten.  
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4.3.4 Annahmen- und Beweiszielteil einer Eigenschaft 
Der Annahmen- und Beweiszielteil einer Eigenschaft werden durch eine Anzahl von Bedin-
gungen gebildet, die im vorangegangenen Abschnitt 4.3.2 beschrieben wurden. Wenn diese 
Bedingungen nur durch Semikolon separiert hintereinander geschrieben werden, wird die 
Konjunktion gebildet.  
 
Disjunktion wird durch das Konstrukt 
 
 either 
  Bedingung 
 or 
  Bedingung 
 or  
  ... 
 end either; 
 
ausgedrückt.  
 
Annahmen- und Beweiszielteil einer Eigenschaft sind Funktionen auf den Traces ܮ ൌ
ሺܫ, ܷ, ܱሻ des aus der Schaltung gewonnenen Automaten ܯ mit den Werten 0 (falsch) oder 1 
(wahr). Neben dem Trace sind ݐ und alle Zeitvariablen ௜ܶ  Argumente dieser Funktion. Das 
Annahmenprädikat ܣመሺݐ, ,ܮ ଵܶ, ଶܶ, . . . ሻ sagt aus, ob die Annahme auf dem Trace L für eine ge-
gebene Wahl von Zeitpunkten ݐ, ଵܶ, ଶܶ, … erfüllt ist. Analog dazu sagt das Beweiszielprädikat 
,ݐመሺܥ ,ܮ ଵܶ, ଶܶ, . . . ሻ, ob der Beweiszielteil erfüllt ist.   

4.3.5 Zeitvariablen 
Zeitvariablen werden in einem eigenen Block definiert, der mit den Schlüsselworten "for ti-
mepoints:" eingeleitet wird. Eine Zeitvariable wird durch den Ausdruck 
 

Tj = Bj + nj .. mj awaits wj; 

vereinbart. Dabei ist ܤ௝ entweder ݐ oder eine vorher bereits eingeführte Zeitvariable. ௝݊ ist 
eine ganze Zahl und ௝݉ entweder eine ganze Zahl ൒ ௝݊ oder $, d.h. unendlich. ݓ௝ ist eine 
Wartebedingung über Eingabe-, Ausgabe-, oder interne Signale der Schaltung. Der Ausdruck 
legt fest, dass ௝ܶ bei endlichem ܤ௝ auf den ersten Zeitpunkt im Intervall ሾܤ௝ ൅ ௝݊, ௝ܤ ൅ ௝݉ ሿ 
gesetzt wird, an dem ݓ௝ erfüllt ist. Wenn ݓ௝ zu keiner Zeit in diesem Intervall erfüllt ist, wird 

௝ܶ ൌ ௝ܤ ൅ ௝݉  gesetzt, falls ௝݉ eine ganze Zahl ist und ௝ܶ ൌ $, falls ௝݉ ൌ $. Auch wird ௝ܶ ൌ $, 
falls ܤ௝ bereits unendlich ist.  
 
Aufgrund der Abhängigkeit von der Wartebedingung können die ௝ܶ damit als Funktionen 

௝ܶሺݐ,  den Wert der entsprechenden ܮ und dem Trace ݐ ሻ angesehen werden, die abhängig vonܮ
Zeitvariablen angeben. Wenn diese Funktionen in das Annahmen- oder Beweiszielprädikat 
substituiert werden, entstehen ܣሺݐ, ሻܮ ൌ ,ݐመሺܣ  ,ܮ ଵܶሺݐ, ,ሻܮ ଶܶሺݐ, ,ሻܮ … ሻ und ܥሺݐ, ሻܮ ൌ
,ݐመሺܥ  ,ܮ ଵܶሺݐ, ,ሻܮ ଶܶሺݐ, ,ሻܮ … ሻ. 

4.3.6 Freeze-Variablen 
Zur Darstellung von Datentransport können Werte in einer eigenen Variable eingefroren wer-
den. Sie stehen dann in der gesamten Eigenschaft zur Verfügung. Freeze-Variablen werden in 
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einem eigenen Block vereinbart, der mit dem Schlüsselwort "freeze:" eingeleitet wird. Diese 
werden durch 
 
 Fj = expressionj @ timepointj; 
 
vereinbart. Semantisch verhalten sich Freeze-Variablen so, als ob sie überall durch die rechte 
Seite der Vereinbarung substituiert würden.  
 
Eine Freeze-Variable, die relativ zu einer unendlichen Zeitvariablen ܶ definiert ist, darf nur in 
Ausdrücken verwendet werden, die irrelevant sind, falls ܶ den Wert unendlich annimmt. Sol-
che Ausdrücke sind at-Konstrukte, die relativ zu ܶ oder relativ zu einer Zeitvariablen definiert 
sind, die von ܶ abhängt, oder during-Konstrukte, bei denen die linke Intervallgrenze diese 
Gestalt hat.  

4.3.7 Dependencies 
Assertions und Eigenschaften verfügen über einen optionalen Dependencies-Block, mit dem 
ihre Dependencies im Sinne von Abschnitt 4.2.2 durch Auflistung von Namen angegeben 
werden können.  
 
Eine Dependency ist ein Prädikat ݀ሺݐ, -ሻ mit der Definition einer Assertion oder eines Consܮ
traints. Alle Dependencies müssen auf jedem Trace des unterliegenden Modells zu jedem 
Zeitpunkt ൒ 0 erfüllt sein. IPC nimmt die Dependencies auf dem Untersuchungsfenster der 
Eigenschaft oder der Assertion an.  
 
Alle Dependencies werden zu einer Bedingung  
 

ሻܮሺܦ ൌ  ሥ ݀ଵሺݐ, ሻܮ ר
௧ஹ଴

݀ଶሺݐ, ሻܮ ר ݀ଷሺݐ, ሻܮ ר … 

 
über den Trace zusammengefasst. 

4.3.8 Assertions und Constraints 
Die Syntax von Assertions und Constraints im Sinne von 4.2 ist 
 

constraint <name>; 
<boolesche Bedingung>; 

end constraint; 
 
 assertion <name>; 
  <boolesche Bedingung>; 

dependencies: <Liste von Assertion- und Constraintnamen>; 
 end assertion;  
 
mit den booleschen Bedingungen aus Abschnitt 4.3.2. Diese booleschen Bedingungen dürfen 
mit ݒ݁ݎ݌ሺ… ሻ und ݊݁ݐݔሺ… ሻ Signalwerte am vorangegangenen bzw. nachfolgenden Zeitpunkt 
referenzieren und sollen für alle Zeitpunkte nach der Resetsequenz gelten. In ITL können aus 
den in Abschnitt 4.2.4 genannten Gründen nur Safety-Assertions und –Constraints formali-
siert werden.  
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4.3.9 Eigenschaften 
Die Syntax einer Eigenschaft ist: 
 

property <name>; 
dependencies: <list of assertions and constraints>; 
for timepoints: <time variable declaration>; 
freeze: <freeze variable declaration>; 
assume: 

             <assume part>;            
 prove: 
              <prove part>;            

end property; 
 
Dabei sind alle Blöcke bis auf den Beweiszielteil optional und wurden in vorangegangenen 
Abschnitten beschrieben.  
 
Eine Eigenschaft drückt die Beziehung  
 

ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ൌ ሺܣሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ֜ ,ݐሺܥ ,ܫ ܷ, ܱሻሻ 
 
aus. Sie gilt auf einem Trace ሺܫ, ܷ, ܱሻ des Automaten, wenn sie zu jedem Zeitpunkt ݐ ൒ 0 gilt. 
Eine Eigenschaft gilt insgesamt, wenn auf allen Traces ሺܫ, ܷ, ܱሻ des Automaten, die zudem 
noch die Dependencies erfüllen, die durch ܦ zusammengefaßt sind, die folgende Formel er-
füllt ist 

ሥ ቌሺܯሺܫ, ܷ, ܱሻ ר ,ܫሺܦ ܷ, ܱሻሻ ֜ ሥ ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ
௧ஹ଴

ቍ
ூ,௎,ை

 

 
Da sich alle Dependencies aus dem Automaten und der Konjunktion der Constraints ݎݐݏ݊݋ܥ 
herleiten lassen, ist mit dem Beweis einer Eigenschaft auch nachgewiesen, dass alle Traces 
ሺܫ, ܷ, ܱሻ des Automaten die Eigenschaft erfüllen, sofern sie nur auch alle Constraints erfüllen: 
 

ሥ ቌሺܯሺܫ, ܷ, ܱሻ ר ,ܫሺݎݐݏ݊݋ܥ ܷ, ܱሻሻ ֜ ሥ ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ
௧ஹ଴

ቍ
ூ,௎,ை

 

4.3.10 Beispiel 
Als Beispiel soll eine Eigenschaft über die Ausführung einer Leseoperation in einem Prozes-
sor vorgestellt werden. Der Prozessor sei durch eine Pipeline implementiert, deren Stufen 
nacheinander mit dec (decode), ex1 (execute 1), ex2 und wb (write back) bezeichnet seien. 
Jede Stufe kann mit den Signalen ݀݁ܿ_݈݈ܽݐݏ_2ݔ݁ ,݈݈ܽݐݏ_1ݔ݁ ,݈݈ܽݐݏ and ݈݈ܽݐݏ_ܾݓ angehalten 
werden. Dann wird kein Datum von der angehaltenen Stufe an die nächste weitergegeben. 
Entsprechend werden in der Eigenschaft die Zeitvariablen t_ex1, t_ex2, und t_wb definiert, 
mit denen die Zeitpunkte bezeichnet sind, bis zu denen sich die Instruktion in der entspre-
chende Stufe der Pipeline aufhält.  
 
Dabei unterliegen die Stall-Signale gewissen Forderungen, ohne die die Pipeline nicht funk-
tionieren würde. Es sei angenommen, dass dieses Forderungen in dem Constraint 
stall_relation ausgedrückt seien.  
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Am Beginn der Eigenschaft soll eine Leseinstruktion in der nicht angehaltenen dec-Stufe war-
ten. Dies legen die drei Bedingungen fest, die im Annahmenteil zum Zeitpunkt ݐ verlangt 
werden. Zum Zeitpunkt ݐ wird auch die Kodierung der Instruktion auf dem Signal instr in der 
Freeze-Variable instr_dec eingefroren, damit jederzeit auf die darin enthaltene Information 
zugegriffen werden kann. Die Leseadresse wird in der ex1-Stufe ausgegeben. Es wird ange-
nommen, dass der Datenspeicher reagiert hat, wenn die ex2-Stufe weiterarbeiten kann. Die 
Reaktion des Speichers sei entweder eine Meldung über verletzte Zugriffsrechte auf dem Sig-
nal ݊݋݅ݐ݈ܽ݋݅ݒ, oder die Lesedaten selbst. Im Fall dieser Eigenschaft seien die Zugriffsrechte 
erfüllt. Deshalb kommen die Daten zum Zeitpunkt t_ex2 und werden zu diesem Zeitpunkt 
auch in der Freeze-Variable read_val_ex2 gespeichert, damit sie mit dem Wert des Signals 
result_wb während des Aufenthalts der Instruktion in der Pipelinestufe wb verglichen werden 
können. Es wird nachgewiesen, dass der Ausgang der wb-Stufe die gelesenen Daten bei-
spielsweise zum Eintrag in das Registerfile verfügbar macht.  
 
Der Eigenschaftstext ist: 
 

property read_no_violation is 
dependencies: no_reset, stall_relation;  
 

 for timepoints: t_ex1 = t     + 1 .. $ awaits ex1_stall = '0', 
                 t_ex2 = t_ex1 + 1 .. $ awaits ex2_stall = '0', 
                 t_wb  = t_ex2 + 1 .. $ awaits wb_stall = '0'; 
 
 freeze: instr_dec = instr @ t, 
              read_val_ex2 = read_val @ t_ex2; 
 
 assume: 
 at    t:          opcode(ip_instr) == READ_INSTRUCTION; 
 at    t:          dec_valid = '1'; 
 at    t:          dec_stall = '0'; 
 
      at t_ex2:    violation = '0'; 
 
      prove: 
 during [t+1, t_ex1]:  adr_out == address(instr_dec); 
      during [t_ex2+1, t_wb]: result_wb == read_val_ex2; 
      end property; 
 

4.3.11 Graphische Darstellung 
Eine wesentliche Untermenge von ITL-Eigenschaften, nämlich Eigenschaften ohne either- 
oder within-Statements  lässt sich graphisch darstellen durch farbkodierte Timingdiagramme 
[Bormann 2001, Paucke 2003]. Diese Repräsentation ist insbesondere für protokolldominierte 
Schaltungen sehr hilfreich. Die Eigenart der graphischen Repräsentation lässt sich aus dem 
Beispiel in Abbildung 11 entnehmen, mit dem die Eigenschaft aus Abschnitt 4.3.10 visuali-
siert wird. Die Einfachheit dieser Darstellung ist ein großer Vorteil gegenüber anderen graphi-
schen Formalismen [Schlör 2003, Peukert et al. 2001]. 
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Die Farbcodes in den verallgemeinerten Timingdiagrammen sind 
 

• blau für den Annahmenteil 
• rot für den Beweiszielteil 
• grün für die Wartebedingungen der Zeitvariablen und 
• schwarz für die Zeitpunkte, an denen andere Bedingungen auf den Signalwert zugrei-

fen. Wenn über Freeze-Variablen zugegriffen wird, werden ihre Namen eingetragen. 
Wird anders zugegriffen, d.h. etwa durch ݒ݁ݎ݌ oder ݊݁ݐݔ, wird kein Name eingetra-
gen.  

 
Der Zeitbereich, der von einer Zeitvariablen überstrichen werden kann, wird für jedes Signal 
durch eine breitere Zelle und durch einen Pfeil in der Kopfzeile des Timingdiagramms ange-
deutet. Der Pfeil soll andeuten, dass die Breite dieser Zelle eigentlich variabel ist. Im Extrem-
fall kann die Zelle die Breite 0 erhalten und ganz verschwinden, wenn nämlich die Wartebe-
dingung sofort erfüllt ist. Die Zelle kann andernfalls so viele Takte breit werden, wie es der 
Längenbereich angibt, der an dem Pfeil in der Kopfzeile annotiert ist. Wenn ein Signal verzö-
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Abbildung 11: Graphische Darstellung der Eigenschaft read_no_violation 
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Abbildung 12: Verzögerte Reaktion auf Synchronisationsereignis 
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gert auf ein Synchronisationssignal reagiert, verschiebt sich auch die breitere Zelle entspre-
chend der Verzögerung. Zu diesem Detail zeigt Abbildung 12 ein Beispiel.  

4.3.12 Diskussion 
ITL ist eine proprietäre Sprache mit Leistungsmerkmalen, die sie für die vollständige formale 
Verifikation besonders geeignet machen. Besonders wichtige Leistungsmerkmale sind die 
boolesche Implikation und die explizite Bezeichnung von Zeit. Unter boolescher Implikation 
wird eine Implikation verstanden, bei der sich Annahme- und Beweiszielteil zeitlich überlap-
pen dürfen. Das ist wichtig, denn nur so lassen sich nämlich ganze Transaktionen auch dann 
noch untersuchen, wenn sich darin Forderungen über das protokollgerechte Verhalten an 
Schaltungsausgängen mit Annahmen über das protokollgerechte Verhalten an Schaltungsein-
gängen mehrfach abwechseln. 
 
Boolesche Implikation wird aber nur sinnvoll genutzt werden können, wenn in Annahme- und 
Beweiszielteil leicht über den gleichen Zeitpunkt gesprochen werden kann. Das ist in ITL mit 
seinen expliziten Zeitausdrücken der Fall, auch dann noch, wenn der gemeinsame Zeitpunkt 
variabel ist und durch eine Zeitvariable festgelegt wird, deren Wartebedingung das Eintreffen 
eines Synchronisationsereignisses ist. 
 
Ein drittes wesentliches Leistungsmerkmal von ITL ist seine graphische Darstellung. Anhand 
dieser Darstellung lassen sich gerade Eigenschaften über protokolldominierte Schaltungen 
leicht aufstellen, verstehen und kontrollieren. 
 
Diese drei Leistungsmerkmale sind es, warum ITL noch immer Bestand hat neben den beiden 
standardisierten Eigenschaftssprachen, PSL [PSL 2004] und der Teilsprache von System 
Verilog [System Verilog 2005] zur Beschreibung von Assertions, kurz SVA. In der normalen 
Benutzung von PSL und SVA kommen die oben genannten Leistungsmerkmale nicht vor: 
Statt boolescher Implikation wird normalerweise Sequence Implication eingesetzt, bei der der 
Antezedent (vergleichbar mit dem Annahmeteil in ITL)  und der Sukzedent (der Beweisziel-
teil in ITL) sich zeitlich nicht überlappen dürfen und alle Voraussetzungen zeitlich vor allen 
Forderungen gemacht werden müssen.  
 
Statt expliziter Zeitangabe bieten SVA und PSL die Möglichkeit, Sequenzen von Bedingun-
gen aufzustellen, die nacheinander auf einem Trace gelten müssen. Diese Sequenzen werden 
durch reguläre Ausdrücken gebildet. Damit lässt sich protokollgerechtes Verhalten komforta-
bel ausdrücken, allerdings nur dann, wenn es sich um einen internen Bus handelt, der auf pro-
tokollgerechtes Verhalten geprüft werden soll, und alle an den Bus angeschlossenen Module 
Teil der zu untersuchenden Schaltungen sind. Dies ist bei Simulationen häufig der Fall, aber 
nicht bei formaler Verifikation, weil solche Schaltungen normalerweise zu groß sind für for-
male Werkzeuge. Bei formaler Verifikation wird protokollgerechtes Verhalten meistens an 
primären Interfaces untersucht. Um dann Transaktionen geschlossen verifizieren zu können, 
müssen kompliziertere Ursache-Wirkungs-Zusammenhänge ausgedrückt werden als mit der 
Sequence Implication von SVA oder PSL möglich ist. In dieser Situation wird die Untersu-
chung für PSL oder SVA normalerweise phasenweise in mehrere Eigenschaften aufgeteilt, die 
sich mit den Einschränkungen der Sequence Implication beschreiben lassen. Dies stört die 
Lesbarkeit und Verständlichkeit der Verifikation, kommt aber den niedrigen Komplexitäts-
schranken der ABFV-Werkzeuge entgegen. Alles in allem sind aber mit SVA und PSL zwei 
Eigenschaftssprachen standardisiert worden, deren hauptsächlich verwandte Sprachmittel der 
Untersuchung von Transaktionen entgegenstehen, obwohl Transaktionen sonst für die funk-
tionale Verifikation fundamental sind.  
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Bei Verwendung weniger prominenter Sprachmittel können die oben beschriebenen Leis-
tungsmerkmale aber zumindest auch in SVA genutzt werden. Dies wird durch die Bibliothek 
TiDAL [Bormann 2007] ermöglicht.  
 
Neben den drei oben genannten wesentlichen Leistungsmerkmalen hat ITL (und TiDAL glei-
chermaßen) auch einige Vorteile in Bezug auf die Benutzbarkeit. Am auffälligsten dürfte die 
klare Aufteilung von Ursache, Wirkung und zeitlicher Struktur in den assume-, prove-, und 
for-timepoint-Blöcken der Eigenschaftsbeschreibung sein. In SVA und PSL wird die zeitliche 
Strukturierung mit der Beschreibung von Ursache und Wirkung vermischt. Da die zeitliche 
Strukturierung meist durch externe Events vorgegeben wird, führt dies zu schwer verständli-
chen Sukzedenten. Insgesamt erscheinen SVA und PSL reicher an Fallstricken, sodass Benut-
zer mehr Aufwand in die Klärung der Frage investieren müssen, ob die intendierte Eigen-
schaft tatsächlich durch eine SVA-Beschreibung dargestellt wird.  
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5 Vollständigkeit und ihre Prüfung 
Der Vollständigkeitsprüfer ist für die Automatisierung der vollständigen Verifikation von 
zentraler Bedeutung. Er wird nachfolgend dargestellt und mit anderen Ansätzen zur Bestim-
mung der Qualität einer Verifikation verglichen.  

5.1 Verfahren zur Messung der Qualität einer simulationsbasierten 
Verifikation 

Um ein Verifikationsprojekt durchführen zu können, ist es wichtig, auch schon lange vor dem 
geplanten Abschluss die jeweils bereits erreichte Qualität der Verifikation zu erfassen [Car-
ter/Hemmady 2007]. Dieser Qualitätsstand trifft dabei eine Aussage darüber, wie intensiv die 
Verifikation die einzelnen Schaltungsteile untersucht hat, und wie groß die Gefahr ist, dass 
sich noch Fehler in der Schaltung befinden.  

5.1.1 Coverage 
Für simulationsbasierte Verifikation wird die Qualität meist mit der Input Coverage der Simu-
lationen in Beziehung gesetzt, die häufig einfach als Coverage bezeichnet wird. Die Input 
Coverage trifft eine Aussage darüber, inwieweit die Eingabetraces der Simulation die Schal-
tung in jeder möglichen Situation untersucht haben. Das Resultat wird zu einer Zahl, dem 
Coveragemaß, verdichtet.  
 
Verfahren zur Messung von Input Coverage wurden zuerst für die Softwareverifikation ent-
wickelt [Hirsch 1967, Beizer 1990], und dann im Laufe der 90er Jahre in der Hardwareverifi-
kation eingeführt. Etliche dieser Verfahren gehören nun zur Grundausstattung einer Verifika-
tionsumgebung. Es gibt verschiedene Ansätze dafür, die Input Coverage zu bestimmen 
[Stuart/Dempster 2000]. Allen gemeinsam ist es, eine Menge von Coveragebedingungen zu 
definieren und ein Coverageziel, das zu jeder Coveragebedingung angibt, wie häufig sie er-
füllt werden soll. Als Maßzahl wird dann ein unter Umständen gewichtetes Verhältnis zwi-
schen dem Coverageziel und seinem Erfüllungsgrad während einer Verifikation ausgegeben.  
 
Die verschiedenen Verfahren zur Bestimmung von Input Coverage unterscheiden sich bezüg-
lich der Definition der Coveragebedingungen und der Coverageziele. Eine große Gruppe von 
Verfahren orientiert sich am RTL-Code. Diese Verfahren heißen Code Coverage. Das ein-
fachste Verfahren, die Line oder Statement Coverage, definiert zu jeder Code-Zeile die Cove-
ragebedingung, dass diese Zeile ausgeführt wird und das Coverageziel, dass jede Zeile min-
destens einmal ausgeführt wird.  
 
Bei der Branch Coverage werden die Bedingungen der Kontrollstatements (z.B. if und case) 
untersucht. Für jeden Wert, den die Kontrollbedingung annehmen kann, gibt es eine Covera-
gebedingung, die erfüllt ist, wenn die Kontrollbedingung den Wert angenommen hat. Das 
Coverageziel ist wiederum, dass jede Coveragebedingung einmal erfüllt werde. Davon abge-
leitete Verfahren (Condition Coverage, Expression Coverage, Focussed Expression Coverage) 
untersuchen nicht die Kontrollbedingung als ganzes, sondern ihre Teilausdrücke. Bei Path 
Coverage werden Pfade durch den Kontrollgraphen des RTLs vorab bestimmt und als Cove-
ragebedingungen aufgestellt, dass solch ein Pfad ausgeführt wird.   
 
Bei anderen Coveragemetriken wird von den Signalen der Schaltung ausgegangen. Bei der 
Toggle Coverage beschreiben die Coveragebedingungen Änderungen der Signale und Cove-
rageziel ist, dass in der Simulation für jedes Signal eine Änderung seines Wertes beobachtet 
wird. Bei der Triggering Coverage wird analysiert, welches Signal durch eine Wertänderung 
die Ausführung eines Prozesses veranlasst.  
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Coverage ist ein probates Mittel, die beschränkten Fähigkeiten der Simulation wenigstens 
optimal zu nutzen. Aber alle oben beschriebenen Coveragemetriken sind zufrieden, lange be-
vor die Schaltung unter allen Situationen untersucht wurde. Coverage hat dabei beispielsweise 
dann Schwächen, wenn es darum geht, dass parallel Prozesse gemeinsam eine Funktion im-
plementieren und mit jedem möglichen Zeitversatz untersucht werden müssen.  
 
Neben der Code-Coverage gibt es deshalb die funktionale Coverage. Dabei werden die ein-
zelnen Coveragebedingungen und -ziele explizit von einem Verifikationsingenieur vorgege-
ben und so als kritisch angesehene Situationen speziell untersucht, die von oben genannten 
Coveragekriterien nicht scharf genug auseinandergehalten werden. Offensichtlich ist die Aus-
sagekraft der funktionalen Coverage abhängig von der Definition der Coveragebedingungen. 
Wenn eine Coveragebedingung vergessen wurde, wird man sich während der Verifikation 
nicht anstrengen, die Schaltung in die darin kodierte Situation zu bringen.  

5.1.2 Coverage verteilt Aufmerksamkeit der Simulation 
Eine Verifikation strebt nach 100% Input Coverage. Die Verifikationsprojektleiter sind daran 
gewöhnt, dass sich die Input Coverage in einem gut verlaufenden Verifikationsprojekt über 
die Zeit entlang einer Saturierungskurve bewegt, und dass deshalb ein Coveragemaß von 98% 
gegen Ende eines Verifikationsprojekts einen dramatisch niedrigen Wert darstellen kann. Ziel 
sind häufig Werte im Bereich von 99.9%. Bei 100% Input Coverage sind Verifikationsteams 
üblicherweise glücklich, trotz der Unzulänglichkeiten des Ansatzes. Die Suche nach Fehlern 
aufgrund paralleler Ausführung von Prozessen wird durch die oben genannten Coveragemet-
riken z.B. nicht strukturiert.  
 
Simulation ist bei etwas größeren Schaltungen prinzipiell nicht in der Lage, jeden Stimulus zu 
prüfen. Daher teilen die Coveragebedingungen die gesamte Verifikationsaufgabe in ein Raster 
ein. Jedes Element dieses Rasters enthält eine Vielzahl von Abläufen, mit denen jeweils eine 
Coveragebedingung erfüllt wird. Zur Erfüllung der Coveragebedingung ist es egal, welcher 
der Abläufe wirklich stattgefunden hat. Es wird angenommen, dass die Schaltung unter den 
anderen Abläufen so ähnlich funktionieren würde und dass deswegen ein Fehler an jedem 
dieser Abläufe erkannt werden könnte. Welche Unterschiede zwischen den Abläufen als irre-
levant gelten, wird von der Auswahl der Coveragebedingungen festgelegt. Dabei wird durch 
die Auswahl der Verfahren zur Code-Coverage eine erste Aufteilung gemacht, die durch die 
Einzelanfertigung von Bedingungen der funktionalen Coverage angepasst wird.  
 
Die Verifikationsqualität ist bei einem feineren Raster, d.h. bei detaillierten Coveragebedin-
gungen höher als bei einem groben Raster. Dennoch darf für eine Verifikation auch kein be-
liebig feines Raster gewählt werden, denn damit geht die Aufgabe einher, jede einzelne Cove-
ragebedingung auch zu erfüllen. Gibt es zu viele Coveragebedingungen, lassen sich Abläufe 
für alle Coveragebedingungen nur mit großem Aufwand finden. Daher muss die Konfigurie-
rung der Coverageziele auch darauf abzielen, das Raster der Coveragebedingungen nicht zu 
eng zu gestalten.  
 
Wenn Anwender formaler Verifikation die Vorteile ihrer Methode gegenüber von Coverage 
geleiteten Simulationen herausstellen wollen, bauen sie ein Gedankenmodell auf. Sie postulie-
ren ein Coveragemaß, in dem es zu jedem Eingabetrace einer hinreichend groß zu wählenden 
Länge3 eine Coveragebedingung gibt, die erfüllt ist, wenn genau dieser Eingabetrace abgear-
beitet wurde. Zu jeder Coveragebedingung postulieren sie ferner ein Coverageziel, sie auch 
                                                 
3 Die Länge könnte etwa aus dem Durchmesser der Schaltung entsprechend [Biere et al. 1999] bestimmt werden. 



79 
 

mindestens einmal zu erfüllen. Nur wenn diese Coveragemetrik 100% anzeigt, fand eine Veri-
fikation mit allen Eingabetraces statt, wie sie für formale Verifikation typisch ist. Für Schal-
tungen üblicher Größe und realistische Simulationen wird diese Coveragemetrik aber nie auch 
nur ein Promille Coverage erreichen, weil es einfach so viele Coveragebedingungen gibt, dass 
sie während einer Simulation unmöglich alle erfüllt werden können. 
 
Aber natürlich würde niemand ein solches Input-Coverageverfahren für Simulation ernsthaft 
in Betracht ziehen, sondern eben ein gröberes Raster wählen. Hierbei wird deutlich, dass Co-
verage eben auch zum Ziel hat, die beschränkte Untersuchungskraft der Simulation möglichst 
sinnvoll auf die Verifikationsaufgabe zu verteilen, und auf heikle Schaltungsteile zu konzent-
rieren. Coverage ist nicht in der Lage, die prinzipielle Untersuchungskraft der Simulation zu 
erhöhen, sondern sie erlaubt nur einen besseren Einsatz der beschränkten Kräfte.  

5.1.3 Output Coverage 
Doch die Qualität einer Verifikation wird nicht nur durch Input Coverage bestimmt, sondern 
auch durch die Frage, ob genug Prüfer in die Simulation eingebaut worden sind, seien es nun 
Assertions, Monitore, Checker, oder andere Mechanismen zur Erkennung von Fehlern. Input 
Coverage beeinflusst ja nur die Chancen, dass ein Fehler im Code wirklich ausgeführt wird 
und damit zu einem Fehlverhalten der Schaltung führt, anhand dessen der Fehler erkannt wer-
den könnte. Ob dieses Fehlverhalten wirklich erkannt wird, hängt von den der Schaltung hin-
zugefügten Prüfern ab. Wie präzise diese das Schaltungsverhalten überwachen, geht nicht in 
die Bestimmung der Input Coverage ein. Im Extremfall könnte eine Simulation beste Werte 
für die Input Coverage  liefern, obwohl sie keinen einzigen Prüfer enthält und so die Antwort 
der Schaltung auf den Eingabetrace gar nicht untersucht wird. Offensichtlich haben also auch 
die Prüfer wesentlichen Anteil an der Qualität der Verifikation. 
 
Im Rahmen dieser Arbeit wird der Begriff  Output Coverage einer Verifikation genutzt, um 
die Qualität der Prüfer zu beschreiben. Input und Output Coverage liefern orthogonale Beiträ-
ge zu der Qualität einer Verifikation. An der Zusammenfassung dieser eigentlich unabhängi-
gen Werte zu einer Aussage über die Verifikationsqualität wird gearbeitet [Bailey 2007]. 
 
Für die Aussagekraft der Output Coverage werden meist am Anfang eines Verifikationspro-
jekts wichtige Weichenstellungen getroffen, nämlich bei der Festlegung des Verifikations-
plans, und dabei speziell während der Festlegung der Verifikationsziele. Während dieser Pha-
se wird informell gearbeitet: Die Spezifikation wird analysiert und in einzelne Verifikations-
teilaufgaben aufgeteilt. Dieser Schritt ist kritisch, denn wenn dabei Verifikationsziele nicht 
identifiziert werden, werden diese Verifikationsziele später nicht geprüft, und entsprechendes 
Fehlverhalten wird nicht erkannt.  
 
Weil dieser Prozess informell ist, lässt er sich nicht grundlegend durch ein Werkzeug unter-
stützen. Es gibt Hilfestellungen, um  die Beziehung zwischen Spezifikation und Verifikations-
plan durch Querverweise zu dokumentieren und dadurch Textstellen der Spezifikation zu 
identifizieren, die noch nicht durch einen Eintrag im Verifikationsplan abgedeckt sind. Aber 
ob die solcherart unterversorgten Textstellen wirklich einen Eintrag im Verifikationsplan ge-
braucht haben, können diese Werkzeuge nicht erkennen, weil sich ihnen der Inhalt der Text-
stellen nicht erschließt. Eine wichtige Qualitätssicherungsmaßnahme während der Erstellung 
des Verifikationsplans sind Reviews durch alle Verantwortlichen für Spezifikation und Schal-
tungsentwurf.  
 
In vielen Designteams sind diese Reviews die Hauptmaßnahmen zur Qualitätssicherung in 
Bezug auf Output Coverage. Automatische Werkzeuge zur Prüfung der Output Coverage von 
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simulationsbasierten Verifikationen [Certess o. J., Grosse/Hampton 2005] werden nur von 
einigen Designteams eingesetzt. Diese Werkzeuge können erst verwandt werden, wenn die 
Testbench mit allen ihren Tests und Prüfern weitgehend fertiggestellt ist. Die Untersuchungen 
basieren auf  Mutation Analysis [Offutt/Untch 2000], d.h. sie injizieren Fehler in die Schal-
tung und untersuchen, ob diese Fehler durch die Simulation gefunden werden. Wenn die inji-
zierten Fehler nicht gefunden werden, wurden zumeist Defizite in der Output Coverage er-
kannt. Wenn dann das Verifikationsprojekt noch genug Zeit zum Verbessern der Simulation 
hat, kann die Verifikationsqualität aufgrund dieser Rückmeldungen erhöht werden.  

5.2 Output Coverage in der formalen Verifikation 
Das Problem unzulänglicher Input Coverage gibt es im Zusammenhang mit formaler Verifi-
kation nur im Umfeld von semiformaler Verifikation, von der im Folgenden abgesehen wer-
den soll. Ein echter Beweis wirkt, als ob die in Frage stehende Eigenschaft oder Assertion mit 
allen möglichen Eingabetraces untersucht wird. Diese mächtige Untersuchungsmethode prüft 
allerdings häufig recht einfache Aussagen. Es scheint, dass besonders die Assertions der 
ABFV viel Fehlverhalten nicht identifizieren können, weil sie nur einen sehr engen Bereich 
von Funktionalität tatsächlich untersuchen. Bei undifferenzierter Betrachtungsweise drängt 
sich der Eindruck auf, dass der Vorteil der optimalen Input Coverage formaler Verifikation 
aufgezehrt wird durch den Nachteil sehr unzulänglicher Output Coverage.  
Dass dem nicht so sein muss, sollen verschiedene Arbeiten zeigen, die sich mit der Bestim-
mung der Output Coverage von formaler Verifikation beschäftigen. Einige dieser Ansätze 
werden im Folgenden besprochen.  

5.2.1 Fehlerinjektionsverfahren 
Der in [Hoskote et al. 1999, Hojati 2003] beschriebene Ansatz beruht ähnlich der oben für 
Simulation vorgestellten Mutation Analysis darauf, Fehler in die Schaltung zu injizieren und 
dann zu prüfen, ob mindestens eine der Eigenschaften durch einen Eigenschaftsprüfer auf der 
so modifizierten Schaltung widerlegt wird. Wenn jeder injizierte Fehler zu einer Widerlegung 
führt, wird die Qualität des Eigenschaftssatzes als ausreichend hoch bezeichnet. Ansonsten 
wird eine Maßzahl über den Anteil derjenigen injizierten Fehler bestimmt, die von dem Ei-
genschaftssatz aufgedeckt werden.  
 
Dieses Verfahren ist heuristisch. Es gibt keine Garantie dafür, dass andere als die injizierten 
Fehler von dem Eigenschaftssatz identifiziert werden. Das Verfahren benötigt neben der Ei-
genschaftsmenge auch die Schaltungsbeschreibung.  

5.2.2 Vollständigkeit einer Spezifikation für eine vorgegebene Schaltung 
Der Ansatz in [Katz et al. 1999] basiert auf einer simulation preorder genannten Relation ൑ 
zwischen sog. Kripkestrukturen, die im Rahmen dieser Arbeit als Automaten verstanden wer-
den können. Für zwei Schaltungen und ihre Automaten ܯ und ܯഥ  gilt ܯ ൑ ഥܯ , wenn ܯഥ  alle 
Eingangssignale hat, die auch ܯ hat, und wenn eventuell zusätzliche Eingänge von ܯഥ   immer 
so gewählt werden können, dass ܯഥ  sequentiell äquivalent ist zu ܯ. Wenn ܯ ൑ ܯഥ und ܯഥ ൑  ܯ
gilt, sind ܯ und ܯഥ  sequentiell äquivalent, d.h. sie haben gleiches Ein- und Ausgabeverhalten.  
 
Zu den bei [Katz et al. 1999] betrachteten temporallogischen Formeln ߮ lassen sich (unter 
Umständen indeterministische) Automaten ܶሺ߮ሻ generieren, die als Tableau von ߮ bezeich-
net werden. Das Tableau ܶሺ߮ሻ erfüllt die Eigenschaft ߮, und weist ein so reichhaltiges Ver-
halten auf, dass sich jede Schaltung M, die ߮ ebenfalls erfüllt, im Sinne von ܯ ൑ ܶሺ߮ሻ ein-
betten lässt.  
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Wenn ߰ die Spezifikation einer Schaltung ܯ ist, die ggf. durch Konjunktion von Teilspezifi-
kationen zusammengesetzt ist, wird zunächst durch normales Property Checking überprüft, ob 
ܯ die Spezifikation erfüllt. Wenn das so ist, gilt ܯ ൑ ܶሺ߰ሻ. Die Untersuchung der Output 
Coverage von ߰ beruht dann auf dem Versuch, auch  
 

ܶሺ߰ሻ ൑  ܯ
 
zu zeigen. Bei dieser Untersuchung werden die Zustände und die Transitionen von ܶሺ߰ሻ und 
-Transitionen oder Zustände hat, die keinen Zuordnungspart ܯ einander zugeordnet. Wenn ܯ
ner in ܶሺ߰ሻ finden, dann werden durch ߰ gewisse Anteile des Verhaltens von ܯ nicht be-
schrieben und ߰ ist keine für ܯ vollständige Spezifikation. 
 
Die Spezifikation ߰ wird als vollständig für ܯ bezeichnet, wenn ܶሺ߰ሻ ൑ -tatsächlich nach ܯ
gewiesen werden kann. In diesem Fall sind ܶሺ߰ሻ und M sequentiell äquivalent. Offensichtlich 
ist eine weitere Schaltung ܯഥ  sequentiell äquivalent zu ܯ, sofern ߰ auch eine vollständige 
Beschreibung von ܯഥ  ist. [Katz et al. 1999] geht aber nicht darauf ein, ob auf den Nachweis 
von ܶሺ߰ሻ ൑ ഥܯ  verzichtet werden könnte. Ohne diese Überlegung kann aber nur davon ge-
sprochen werden, dass ߰ eine vollständige Spezifikation für eine gegebene Implementierung 
ist. Ob ߰ unabhängig von einer Implementierung vollständig ist, wird in [Katz et al. 1999] 
nicht untersucht. 
 
Im Vergleich dazu ist der Vollständigkeitsbegriff dieser Arbeit eine von der konkreten Schal-
tung unabhängige Eigenart einer Menge von Eigenschaften. Daneben gibt es anwendungs-
orientierte Einwände gegen [Katz et al. 1999]: Zur Diagnose werden die Tableauautomaten 
ܶሺ߰ሻ mit der Schaltung ܯ verglichen, sodass die Diagnose nur dann verstanden werden kann, 
wenn der Benutzer etwas über Tableauautomaten weiß und wie sie mit der ursprünglichen 
Eigenschaft ߰ in Beziehung stehen. Selbst wenn das BDD-basierte Verfahren in [Katz et al. 
1999] heute möglicherweise durch leistungsfähigere Basisalgorithmen abgelöst werden könn-
te, so erscheint doch die Tableaugenerierung selbst als ein recht aufwändiger Schritt, der die 
Komplexität der Schaltungen beschränken dürfte, die mit dieser Methode untersucht werden 
können.  

5.2.3 Vollständigkeitskriterium 
In dieser Arbeit wird Output Coverage daran gemessen, ob der Eigenschaftssatz vollständig 
ist. Das Vollständigkeitskriterium wurde in Abschnitt 3.4.2 und 3.4.3 informell eingeführt: 
Eine Menge von Operationseigenschaften heißt vollständig, wenn sie zu Eingabetraces, die 
die Determinierungsannahmen erfüllen, nur Ausgabetraces zulässt, die ihrerseits die Determi-
nierungsforderungen erfüllen. Dabei darf nicht auf die konkrete Schaltung zurückgegriffen 
werden.  
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Dabei lässt sich die Determinierungsannahme wie in Abschnitt 3.4.2 vorgeführt auf die Syn-
tax  
 

if g then determined(e) end if; 

zurückführen, wobei ݃ eine Bedingung und ݁ ein ITL-Ausdruck ist, der zu jedem Zeitpunkt ߬ 
den Informationsgehalt des Eingabetraces ܫ extrahiert. Bedingung und Extraktion darf von 
Ausgabe- und internen Signalen abhängen. Wenn zwei Tripel ሺܫ, ܷ, ܱሻ und ሺܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ von Tra-
ces gegeben sind, so erfüllen diese die Determinierungsannahme ܣܦሺܫ, ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ, wenn 
gilt 
 

,ܫሺܣܦ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ൌ  ൭ሥ൫~݃ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ר ~݃ሺݐ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ൯ ש ݁ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ൌ ݁ሺݐ,
௧ஹ଴

ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ൱ 

 
wobei ~ die Negation bezeichnet. Abkürzend wird 
 

݀ܽሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ൌ  ቀ൫~݃ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ר ~݃ሺݐ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ൯ ש ݁ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ൌ ݁ሺݐ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻቁ 
 
als lokale Determinierungsannahme eingeführt. 
 
Analog ist die Determinierungsforderung ܥܦሺܫ, ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ und ihr lokales Gegenstück 
݀ܿሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ definiert.  
 
Der Vollständigkeitsprüfer untersucht die Situation, dass zwei beliebige Schaltungen ܯ und 
ഥܯ  gegeben sind, die beide alle Operationseigenschaften erfüllen. Diese beiden Schaltungen 
sollen Eingabetraces ܫ und ܫ ҧ erhalten, und dazu Ausgabetraces ܱ und തܱ, sowie Traces ܷ und 
ഥܷ interner Signale produzieren. Die Traces sollen die Dependencies ܦሺܫ, ܷ, ܱሻ, ܦሺܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ 
und die Determinierungsannahme ܣܦሺܫ, ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ erfüllen. Der Vollständigkeitsprüfer 
untersucht, ob die Ausgabetraces in dieser Situation die Determinierungsforderungen 
,ܫሺܥܦ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ erfüllen. Wenn dies für alle möglichen Eingabestimuli ܫ und ܫ ҧ gilt, heißt 
der Eigenschaftssatz vollständig. ܯ und ܯഥ  haben dann gleiches Ein-/Ausgabeverhalten, je-
denfalls im Rahmen der Determinierungsannahmen und -forderungen. Die Verhältnisse wer-
den in Abbildung 13 dargestellt.  
 

M 

M
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DA

I
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Abbildung 13: Vollständigkeitsprüfung 
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So ergibt sich letztendlich folgende Bedingung für die Vollständigkeit einer Menge ࣪ von 
Eigenschaften, in der ܣܦ statt ܣܦሺܫ, ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ, ܥܦ statt ܥܦሺܫ, ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ, ܦ statt 
,ܫሺܦ ܷ, ܱሻ, ܦഥ statt ܦሺܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ, ܲ statt ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ und തܲ statt ܲሺݐ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ geschrieben wird: 
 
5-1 

ሥ ܣܦ ר ൭ܦ ר ሥ ሥ ܲ
௧ஹ଴௉࣪א 

൱ ר ൭ܦഥ ר ሥ ሥ തܲ
௧ஹ଴௉࣪א 

൱ ֜ ܥܦ
ூ,ூҧࣱאಮሺউሻ,

௎,௎ഥࣱאಮሺকሻ,
ை,ைതࣱאಮሺএሻ

 

 

5.2.4 Alternative Formulierungen des Vollständigkeitskriteriums 
Falls die Determinierungsannahmen einfach die Gleichheit von ܫ und ܫ ҧ und die Determinie-
rungsforderungen einfach die Gleichheit von  ܱ und തܱ verlangen, vereinfacht sich das Krite-
rium zu 
 
5-2 

ሥ ൮ܦሺܫ, ܷ, ܱሻ ר ሥ ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ
௉࣪א,
୲ஹ଴ 

൲ ר ൮ܦሺܫ, ഥܷ, തܱሻ ר ሥ ܲሺݐ, ,ܫ ഥܷ, തܱሻ
௉࣪א,
୲ஹ଴ 

൲ ֜ ܱ ൌ തܱ
ூ,ࣱאಮሺউሻ,

௎,௎ഥࣱאಮሺকሻ,
ை,ைതࣱאಮሺএሻ

 

 
Dies entspricht der unabhängig von dieser Arbeit entstandenen Formulierung in [Claessen 
2006]. Das hier verfolgte, bereits 2005 zum Patent [Bormann/Busch 2005] angemeldete Voll-
ständigkeitskriterium ist durch die Determinierungsannahmen und -forderungen etwas allge-
meiner. Die vorliegende Arbeit geht auch insofern über [Claessen 2006] hinaus, als dass das 
Vollständigkeitskriterium nicht direkt implementiert wird, weil das zu recht hohen Komplexi-
täten führen würde. Statt dessen wird es in einer auf  Operationseigenschaften spezialisierten 
Form angewandt und kann deswegen durch weniger komplexe Tests geprüft werden, die auch 
eine detailliertere Gegenbeispielsanalyse ermöglichen. 
 
Eine weitere Abwandlung des Kriteriums aus 5-2 besteht darin, eine der beiden Annahmen 
über die Anwendbarkeit aller Eigenschaften durch das Modell selbst zu ersetzen, das ja so-
wieso gegen die Eigenschaften geprüft wurde, sodass leicht einzusehen ist, dass die vorge-
nannte Formulierung äquivalent ist zu  
 
5-3 

ሥ ሺܦሺܫ, ܷ, ܱሻ ר ,ܫሺܯ ܷ, ܱሻሻ ר ൮ܦሺܫ, ഥܷ, തܱሻ ר ሥ ܲሺݐ, ,ܫ ഥܷ, തܱሻ
௉࣪א,
୲ஹ଴ 

൲ ֜ ܱ ൌ തܱ
ூ,ࣱאಮሺউሻ,

௎,௎ഥࣱאಮሺকሻ,
ை,ைതࣱאಮሺএሻ

 

 
Eine Implementierung eines Vollständigkeitsprüfers entsprechend dieser Umformulierung 
wird bei [Große et al. 2008] angestrebt. 
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5.3 Der Algorithmus  
Der Vollständigkeitsprüfer erhält eine Reihe von Eingaben, die in Abschnitt 5.3.1 beschrieben 
werden. Hauptbestandteil dieser Eingaben sind die Operationseigenschaften, und davon aus-
gehend führt der Vollständigkeitsprüfer eine Reihe von Tests durch. Es gibt mehrere Klassen 
von Tests, die jeweils durch eine Formel charakterisiert sind. Die Formeln werden entspre-
chend der Benutzereingaben instanziiert und anschließend mit einem Eigenschaftsprüfer be-
wiesen. Sie werden nicht auf der eigentlichen Schaltung verifiziert, sondern auf einem Mo-
dellpaar, in dem es für jedes Signal der Schaltung zwei typkorrekte freie Variable gibt, ent-
sprechend der Schaltungen ܯ und ܯഥ  des Vollständigkeitskriteriums 5-1 aus Abschnitt 5.2.3. 
Dass das Zusammenspiel der Tests wirklich das Vollständigkeitskriterium prüft, wird in Ab-
schnitt 5.3.8 bewiesen.  
 
Wie die Formeln zu instanziieren sind, wird jeweils an dem schon vertrauten Beispiel aus 
Abschnitt 3.2.1 dargestellt, von dem die Eingaben für den Vollständigkeitsprüfer entspre-
chend Abschnitt 3.4.2 abgeleitet werden.  

5.3.1 Eingaben 
Zur Durchführung eines Vollständigkeitstests muss dem Vollständigkeitsprüfer der Operati-
onsautomat mit den Operationseigenschaften zur Verfügung gestellt werden. Damit wird die 
Menge ࣪ der Eigenschaften zusammen mit einer Nachfolgerrelation ب bekannt gemacht. Die 
Nachfolgerrelation bestimmt, welche Eigenschaften entsprechend des Operationsautomaten 
aufeinanderfolgen dürfen. Mit jeder Eigenschaft ܲ sind entsprechend Abschnitt 3.2.3 der Re-
ferenzzeitpunkt ௥ܶ௘௙

௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ und entsprechend Abschnitt 4.3 die Zeitvariablen 
௜ܶ
௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, der Annahmenteil ܣ௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ und der Beweiszielteil ܥ௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ gegeben. 

Der Referenzzeitpunkt ௥ܶ௘௙
௉  habe die Form ܶ ൅ ݊, wobei ܶ entweder ݐ oder eine der Zeitva-

riablen ௜ܶ
௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ist.  

 
Die Reseteigenschaft ܴ ist ein besonders herausgehobenes Element von ࣪, das die Behand-
lung des Resetverhaltens entsprechend Abschnitt 4.1.1 sicherstellen soll. Der Annahmeteil der 
Reseteigenschaft besteht aus der Bedingung ߷ሺܫ௧ି௥, ,௧ି௥ାଵܫ ,௧ି௥ାଶܫ … -௧ିଵሻ, mit der die Resetܫ
sequenzen beschrieben werden, sodass ܴሺ0, ,ܫ ܷ, ܱሻ das Resetverhalten der Schaltung be-
schreibt.  
 
Die Determinierungsforderungen werden entsprechend der einzelnen ݀݁݀݁݊݅݉ݎ݁ݐ-
Festlegungen durch lokale Determinierungsforderungen ݀ܿఔሺ߬, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ formalisiert.  
 
Der Benutzer gibt für jede Eigenschaft ܲ und für jede Determinierungsforderung an, in wel-
chem sogenannten Determinierungszeitraum diese Determinierungsforderung von der Eigen-
schaft erfüllt sein soll. Der Determinierungszeitraum wird durch seinen ersten Zeitpunkt ݈݀௞

௉ 
und seinen letzten Zeitpunkt ݄݀௞

௉ charakterisiert. ݈݀௞
௉ ist von der Form ݐ ൅ ݊ und ݄݀௞

௉ hat die 
Form ܶ ൅ ݊, wobei ݐ der Anfangszeitpunkt der Eigenschaft und ܶ entweder ݐ oder eine der 
Zeitvariablen ௞ܶ

௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ ist. Entsprechend ist der Determinierungszeitraum eine Funktion  
ሾ݈݀௞

௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ݄݀௞
௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻሿ, die von ݐ und den Traces der Eingabe-, Ausgabe- und der 

internen Signale abhängt. Die Determinierungsforderungen für die Reseteigenschaft werden 
alle für Zeitpunkte ൒ 0, d.h. für die Zeiten nach der Resetsequenz verlangt.  
 
Um Zwischenergebnisse über die Determinierung der in Abschnitt 3.2.2 eingeführten sichtba-
ren Register formulieren zu können, kann der Benutzer jeder Eigenschaft ܲ lokale Determi-
nierungsforderungen ܿ݋݈ܦ௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ mitgeben. Sie umfasst unter Umständen mehre-
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re Einzelbedingungen in der Gestalt entsprechend Abschnitt 3.4.2, die allerdings zu einzelnen 
Zeitpunkten relativ zu ݐ oder einer der Zeitvariablen ௜ܶ

௉ angenommen werden.  
 
Zur Schreibvereinfachung wird geschrieben 
 
5-4 

ሻݐ௉ሺݐ݁ܦ ൌ ,ݐ௉ሺܿ݋݈ܦ  ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ר ሥ ሥ ݀ܿ௜ሺ߬, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ  
ఛאሾௗ௟೔

ುሺ௧,ூ,௎,଴ሻ,ௗ௛೔
ುሺ௧,ூ,௎,ைሻሿ௜

 

 
Die Assertions und Constraints unter den Dependencies des Vollständigkeitsbeweises bilden 
die Bedingung ܦሺܫ, ܷ, ܱሻ auf den Traces der Eingabe-, internen und Ausgabesignale der 
Schaltung.  
 
Verschiedene Vorgaben sind redundant. Die Nachfolgerrelation ب, die Referenzzeitpunkte 

௥ܶ௘௙
௉ ,  die Determinierungszeiträume ሾ݈݀௜

௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ݄݀௜
௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻሿ und eigentlich sogar die 

lokalen Determinierungsbedingungen ܿ݋݈ܦ௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ lassen sich alle aus einer vor-
gegebenen Menge von Operationseigenschaften automatisch ableiten. Tatsächlich zielten ers-
te Arbeiten [Busch 2005] auch auf einen Vollständigkeitsprüfer, der diese Vorgaben selbst 
automatisch bestimmt. In diesen Arbeiten wurden die Determinierungs- und die Fallunter-
scheidungstests entwickelt. Die Arbeiten ließen aber sichtbare Register außer Acht, verfehlten 
damit den Nachweis des Vollständigkeitskriteriums und erkannten nicht die Notwendigkeit 
eines Nachfolgertests. Ferner waren die Algorithmen so aufwändig, dass nur recht kleine 
Schaltungen untersucht werden konnten.  
 
Aus heutiger Sicht hat es sich nicht nur aus Komplexitätsgründen bewährt, den Benutzer diese 
an sich redundanten Informationen separat vorgeben zu lassen: Sie spiegeln sowieso die In-
tentionen des Verifikateurs, gehören in den meisten Fällen auf natürliche Weise zu den Schal-
tungsbeschreibungen durch Operationsautomaten und können daher leicht vom Benutzer ein-
gegeben werden. Sie erlauben außerdem im Falle von Unvollständigkeit aussagekräftigere 
Diagnosen.  

5.3.2 Beispiel 
Der Algorithmus wird illustriert an dem Beispiel aus Abschnitt 3.2.1 mit dem Transaktionsau-
tomaten entsprechend Abbildung 4. Die Eigenschaft read_new_row aus Abschnitt 3.2.5 wird 
geschrieben als 
 

property read_new_row is  
dependencies: no_reset, processor_protocol;  
   
assume:  
at  t:   state = row_act;  
at  t:   request = '1';  
at  t:   rw = '1';  
at  t:   address /= last_row;  
   
prove:  
at  t+9:   state = row_act;  
at  t+9:   last_row = prev(row(address));  
during [t+1, t+7]:  ready = '0';  
at  t+8:   ready = '1';  
at  t+9:   ready = '0';  
at  t+8:   rdata = prev(sd_rdata);  



86 
 

do_read(t, sd_ctrl, sd_addr, address);  
 
end property;  

Diese Darstellung ist äquivalent mit der aus Abschnitt 3.2.5. Es wurde nur ein Makro do_read 
eingeführt, um sie zu kompaktieren: 

 
macro do_read(tt: timepoint; sd_ctrl: bit; 

sd_addr, address: bit_vector): temporal := 
at  t+1:   sd_ctrl = prech;  
at  t+2:   sd_ctrl = nop;  
at  t+3:   sd_ctrl = activate;  
at  t+3:   sd_addr = row(address);  
at  t+4:   sd_ctrl = nop;  
at  t+5:   sd_ctrl = read;  
at  t+5:   sd_addr = col(address);  
at  t+6:   sd_ctrl = stop;  
during [t+7, t+9]:  sd_ctrl = nop; 
end macro; 

Der Referenzzeitpunkt ܴ݂ܶ݁_ܴ ist ݐ ൅ 9. Zu der Eigenschaft gehört die lokale Determinie-
rungsforderung  

 
at t+9: determined(last_row); 

Daneben werde auch eine Eigenschaft über Schreibzugriffe betrachtet: 
 

property write_old_row is 
dependencies: no_reset, processor_protocol;  
 
assume: 
at t:  state = row_act; 
at t:  request = '1'; 
at t:  rw = '0'; 
at t:  address = last_row; 
 
prove: 
at t+2: state = row_act; 
at t+2: last_row = prev(last_row, 2);  
at t+1: ready = '1'; 
at t+2: ready = '0'; 
at t+1: sd_ctrl = write; 
at t+1: sd_addr = col(address); 
at t+1: sd_wdata = wdata; 
at t+2: sd_ctrl = stop; 
 
end property;  

Während dieser Operation soll das Register last_row nicht mit einem neuen Wert belegt wer-
den, daher muss nachgewiesen werden, dass es bei Abschluss der Operation noch den selben 
Wert hat wie bei ihrem Beginn. 
 
Für diese Eigenschaft ist der Referenzzeitpunkt ܴ݂ܶ݁_ܹ ൌ ݐ  ൅ 2. Zu der Eigenschaft gehört 
die lokale Determinierungsforderung 

 
at t+2: determined(last_row); 

Der Beweis der Eigenschaften lässt sich unter den Dependencies  
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constraint no_reset :=  

reset = '0';  
end constraint; 
 
constraint processor_protocol := 
 if request = '1' and ready = '0' then  

next(request) = '1' and 
  next(address) = address and 
  next(rw) = rw and 
  if rw = '0' then next(wdata) = wdata; 
 end if; 
end constraint;  

führen. Die Vollständigkeitsprüfung wird unter der Dependency ݈݋ܿ݋ݐ݋ݎ݌_ݎ݋ݏݏ݁ܿ݋ݎ݌ ge-
führt.  
 
Die Eigenschaften können entsprechend Abbildung 4 in beliebiger Reihenfolge auftreten, 
daher gilt für die Nachfolgerrelation sowohl ݓ݋ݎ_ݓ݁݊_݀ܽ݁ݎ ب   ,ݓ݋ݎ_݈݀݋_݁ݐ݅ݎݓ
ݓ݋ݎ_݈݀݋_݁ݐ݅ݎݓ ب ݓ݋ݎ_ݓ݁݊_݀ܽ݁ݎ ,ݓ݋ݎ_ݓ݁݊_݀ܽ݁ݎ ب  als auch ݓ݋ݎ_ݓ݁݊_݀ܽ݁ݎ
ب ݓ݋ݎ_݈݀݋_݁ݐ݅ݎݓ   .ݓ݋ݎ_݈݀݋_݁ݐ݅ݎݓ
 
In Abschnitt 3.4.2 wurden bereits die Determinierungsforderungen 
 

determined(sd_ctrl); 
determined(ready); 
if rw = '1' and ready = '1' then determined (rdata) end if; 
if sd_ctrl = write then determined (sd_wdata) end if;  
if sd_ctrl = read or sd_ctrl = write or sd_ctrl = activate  

then determined(sd_addr) end if;  

und die Determinierungsannahmen  
 
determined (request); 
if request = '1' then determined(rw) end if; 
if request = '1' then determined(address) end if; 
if request = '1' and rw = '0' then determined(wdata) end if; 
if prev(sd_ctrl, 2) = read then determined (sd_rdata) end if;  

vorgestellt. Die Determinierungszeiträume sind ሾݐ ൅ 1, ܴ݂ܶ݁_ܴሿ ൌ ሾݐ ൅ 1, ݐ ൅ 9ሿ bzw. 
ሾݐ ൅ 1, ܴ݂ܶ݁_ܹሿ ൌ ሾݐ ൅ 1, ݐ ൅ 2ሿ. 

5.3.3 Ketten von Operationseigenschaften 
Die Grundidee des Vollständigkeitsprüfers besteht darin, Ketten von Operationseigenschaften 
 
5-5 

ෑ ௝ܲሺݐ௝, ,ܫ ܷ, ܱሻ
௝ஹ଴

 

 
zu bilden, wobei ݐ଴ ൌ ௝ାଵݐ ,0 ൌ ௥ܶ௘௙

௉ೕ  und dann nachzuweisen, dass jedes Verhalten der voll-
ständig zu verifizierenden Schaltung durch mindestens eine Kette im Rahmen der Determinie-
rungsbedingungen eindeutig beschrieben wird. ଴ܲ ist dabei die Reseteigenschaft ܴ und be-
schreibt das Verhalten der Schaltung nach dem Reset. Die Ketten brechen ab, sobald ein ݐ௝ାଵ 
unendlich wird.  
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Ein erstes Teilziel des Vollständigkeitsprüfers ist der Nachweis, dass sich für jeden Eingabe-
stimulus, den die Assertions und Constraints unter den Dependencies der Vollständigkeitsprü-
fung zulassen, eine Eigenschaftskette finden lässt, in der jeder Annahmeteil durch den Einga-
bestimulus erfüllt wird. Dafür führt der Vollständigkeitsprüfer die Fallunterscheidungstests 
durch, die in Abschnitt 5.3.4 beschrieben werden. 
 
Es soll dann überprüft werden, dass diese Kette den Ausgabetrace ܱ determiniert. Dabei ist 
jede Eigenschaft ௝ܲ alleine dafür verantwortlich, jede Determinierungsbedingung in ihrem 
jeweiligen Determinierungszeitraum zu erfüllen. Dies wird vom Determinierungstest geprüft, 
zusammen mit der Frage, ob die Zeitbereiche aufeinanderfolgender Eigenschaften auch naht-
los aneinander angrenzen. Der Determinierungstest wird in Abschnitt 5.3.6 vorgestellt.  
 
Zusätzlich muss sichergestellt werden, dass jede Vorgängereigenschaft ௝ܲିଵ genug über die 
internen Signale beweist, dass die Anwendbarkeit der Nachfolgereigenschaft ௝ܲ determiniert 
ist, d.h. eindeutig sichergestellt ist. Dies prüft der Nachfolgertest aus Abschnitt 5.3.5.  

5.3.4 Fallunterscheidungstest 
Die Fallunterscheidungstests stellen die Existenz von Ketten zu jedem Eingabetrace sicher. 
Für sich genommen, untersucht jeder Fallunterscheidungstest die Situation, dass an einem 
beliebig gewählten Zeitpunkt ݐ die Eigenschaft ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ gehalten hat. Der Fallunterschei-
dungstest prüft, ob der Annahmenteil mindestens einer der möglichen Nachfolgereigenschaf-
ten erfüllt werden kann. Es wird verlangt, dass mindestens ein Annahmeteil der möglichen 
Nachfolgereigenschaften im Anschluss daran gilt. Zur Schreibvereinfachung wird ܦ statt 
,ܫሺܦ ܷ, ܱሻ und |ܲ| ൌ ௉ܣ  ר    ௉ geschrieben. Dann hat der Fallunterscheidungstest die Formܥ
 
5-6 

ሥ ሥ ܦ ר |ܲ| ֜ ሧ ொ൫ܣ ௥ܶ௘௙
௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ,ܫ ܷ, ܱ൯

ொ࣪א:௉بொ௧ஹ଴ூ,௎,ை

 

 
Der Test wird auf einem trivialen Modell durchgeführt, in dem die Signale aus den Mengen 
উ, ক, এ freie Variablen sind.  
 
Die aktuelle Implementierung des Tests beschränkt sich auf Eigenschaften mit endlichen 
Zeitvariablen entsprechend Abschnitt 4.3.1.  
 
Wenn der Fallunterscheidungstest für alle Eigenschaften inklusive der Reseteigenschaft gilt, 
dann folgt per Induktion, dass es zu jedem Eingabetrace eine Kette ሺ ௜ܲሻ gibt, in der jeder An-
nahmenteil in der Formel 5-5 durch den Eingabetrace erfüllt wird.  
 
Die typische Verifikationslücke, die durch den Fallunterscheidungstest aufgedeckt wird, ist 
ein durch keine Eigenschaft abgedecktes Verhalten des Eingabetraces nach der Eigenschaft ܲ. 
Die Diagnose für einen solchen Fehler listet alle Annahmenteile ܣொ auf und legt Rechenschaft 
darüber ab, warum der jeweilige Annahmenteil nicht erfüllt wird.  
 
Der Vollständigkeitsprüfer generiert die entsprechenden Beweisaufgaben aus dem Text der 
ursprünglichen Eigenschaften. Im Beispiel aus Abschnitt 5.3.2 ergibt sich als Fallunterschei-
dungstest 
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property case_split; 
dependencies: processor_protocol;  
 
assume: 
-- Annahmenteil von write_old_row 
at t:  state = row_act; 
at t:  request = '1'; 
at t:  rw = '0'; 
at t:  address = last_row; 
-- Beweiszielteil von write_old_row 
at t+2: state = row_act; 
at t+2: last_row = prev(last_row, 2);  
at t+1: ready = '1'; 
at t+2: ready = '0'; 
at t+1: sd_ctrl = write; 
at t+1: sd_addr = col(address); 
at t+1: sd_wdata = wdata; 
at t+2: sd_ctrl = stop; 
 
prove:  
either 
 -- Annahmenteil von write_old_row, verschoben um TRef_W 
 at TRef_W:  state = row_act; 

at TRef_W:  request = '1'; 
at TRef_W:  rw = '0'; 
at TRef_W:  address = last_row; 

or 
 -- Annahmenteil von read_new_row, verschoben um TRef_W 

at TRef_W:  state = row_act;  
at TRef_W:  request = '1';  
at TRef_W:  rw = '1'; 
at TRef_W:  address /= last_row;  

or 
 … (verschobene Annahmen weiterer Nachfolgeoperationen) 
end either; 

5.3.5 Nachfolgertest 
Der Nachfolgertest stellt fest, ob die Anwendbarkeit der Nachfolgereigenschaft ܳ nach einer 
Vorgängereigenschaft ܲ determiniert ist. Es darf also nur vom Eingabetrace ܫ und von den in 
 ௉ determinierten sichtbaren Registern abhängen, ob der Annahmeteilܿ݋݈ܦ
ொሺܣ ௥ܶ௘௙

௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ,ܫ ܷ, ܱሻ erfüllt und damit die Eigenschaft ܳ eine Nachfolgereigenschaft 
von ܲ ist. Im Folgenden werden jeweils offensichtliche Argumentlisten fortgelassen: Es wird 
,ܫሺܣܦ statt ܣܦ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ geschrieben, ܦ ersetzt ܦሺܫ, ܷ, ܱሻ, ܦഥ ersetzt ܦሺܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ,  ொ ersetztܣ 
ொ൫ܣ ௥ܶ௘௙

௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ,ܫ ܷ, ܱ൯, ܣҧொersetzt ܣொ൫ ௥ܶ௘௙
௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ൯, ௜ܶ

ொ ersetzt 

௜ܶ
ொ൫ ௥ܶ௘௙

௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ,ܫ ܷ, ܱ൯ und   ഥܶ௜
ொ  ersetzt ௜ܶ

ொ൫ ௥ܶ௘௙
௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ൯. Ferner wird |ܲ| ൌ

,ݐ௉ሺܣ  ,ܫ ܷ, ܱሻ ר ,ݐ௉ሺܥ ,ܫ ܷ, ܱሻ und | തܲ| ൌ ,ݐ௉ሺܣ ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ר ,ݐ௉ሺܥ ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ geschrieben. Damit hat 
der Nachfolgertest die Gestalt  
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ሥ ሥሺܣܦ ר ܦ ר ഥܦ ר |ܲ| ר | തܲ| ר ሻݐ௉ሺݐ݁ܦ ר ொሻܣ
௧ஹ଴ூ,ூҧ,௎,௎ഥ,ை,ைത

֜ ൭ܣҧொ ר ሥ ௜ܶ
ொ ൌ  തܶ

௜
ொ

௜

൱ 

 
Der Test wird wiederum auf einem trivialen Modell durchgeführt, in dem die Signale aus den 
Mengen উ, ক, এ, ଣҧ, কഥ und এഥ freie Variablen sind.  
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Eine Situation, in der der Nachfolgertest verletzt wird, wird in Abbildung 14 beschrieben: Die 
Vorgängeroperation ܲ hat einen konzeptionellen Endzustand ݁ݐܽݐݏ ൌ ݈݅݀݁, der aber von den 
Anfangszuständen der Nachfolgeoperationen ܳଵ und ܳଶ jeweils nicht vollständig abgedeckt 
wird. Statt dessen wird aufgrund eines in ܲ nicht erwähnten internen Zählers ܿ݊ݐ über die 
Nachfolgeoperation entschieden. Da die vorhergehende Operation nicht beschreibt, wie dieses 
Signal gebildet wird, können zwei unterschiedliche Schaltungen das Signal ܿ݊ݐ unterschied-
lich bilden und deswegen zu den gleichen Eingabetraces unterschiedliche Traces interner Sig-
nale bilden. Dann könnten beide Schaltungen unterschiedliche Nachfolgeoperationen mit un-
terschiedlichem Ausgabeverhalten ausführen, und das steht im Widerspruch zur Determiniert-
heit der Ausgangssignale. Es kann auch nur eines der beiden Verhalten vom Benutzer er-
wünscht sein, sodass es sich bei dieser Situation auch wirklich um eine Verifikationslücke 

handelt. 
 
Im Gegenbeispiel zum Nachfolgetest über z.B. die Paarung ܲ als Vorgängereigenschaft und 
ܳଵ als Nachfolgereigenschaft schlägt sich dies dadurch nieder, dass ein Eingabetrace angege-
ben wird, der die Voraussetzungen von ܲ und ܳଵ erfüllt und zu dem zwei Traces interner Sig-
nale bestimmt, die zwar beide den Annahmenteil ܣ௉ und den Beweiszielteil ܥ௉ erfüllen, von 
denen aber nur einer die Startzustandsbedingung von ܳଵ erfüllt, und der andere die Startzu-
standsbedingung von ܳଵ verletzt. Zur Diagnose wird der Vollständigkeitsprüfer den Eingabet-
race und die Traces interner Signale ausgeben, und zeigen, dass nur der eine dazu führt, dass 
die Nachfolgeoperation tatsächlich ausgeführt wird. 
 
Im Beispiel aus Abschnitt 5.3.2 ergibt sich als Nachfolgetest für die Abfolge der Eigenschaf-
ten ݓ݋ݎ_݈݀݋_݁ݐ݅ݎݓ und ݓ݋ݎ_ݓ݁݊_݀ܽ݁ݎ die folgende Eigenschaft, bei der die Objekte der 
zweiten Schaltung ܯഥ  durch das Suffix _c gekennzeichnet sind.   

 
property successor_test; 
dependencies: processor_protocol, processor_protocol_c;  
 
-- Determinierungsannahmen 
during [t, TRef_W+9]: request = request_c;  
during [t, TRef_W+9]: (request = 0 and request_c = 0) or rw = rw_c;  
during [t, TRef_W+9]:  (request = 0 and request_c = 0)  

or address = address_c;  
during [t, TRef_W+9]: ( 

(request = 0 or rw = 1) and 
(request_c = 0 and rw_c = 1) 

) or wdata = wdata_c;  
during [t, TRef_W+9]: ( 

P

Q1

Q2

Endzustandsbedingung
state = idle

Startzustandsbedingung
state = idle and cnt > 0

Startzustandsbedingung
state = idle and cnt = 0

 
Abbildung 14: Gegenbeispiel zum Nachfolgertest 
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prev(sd_ctrl, 2) /= read and 
prev(sd_ctrl_c, 2) /= read 

    ) or sd_rdata = sd_rdata_c;  
 
-- Determinierungsforderungen von write_old_row 
during [t+1, t+2]: sd_ctrl = sd_ctrl_c;  
during [t+1, t+2]: ready = ready_c;  
during [t+1, t+2]: ( 

(rw = 0 or ready = 0) and  
(rw_c = 0 and ready_c = 0) 

) or rdata = rdata_c;  
during [t+1, t+2]: (sd_ctrl /= write and sd_ctrl_c /= write) or 

sd_wdata = sd_wdata_c;  
during [t+1, t+2]: ( 

sd_ctrl /= read and 
sd_ctrl /= write and 
sd_ctrl /= activate and 
sd_ctrl_c /= read and 
sd_ctrl_c /= write and 
sd_ctrl_c /= activate 

) or sd_addr = sd_addr_c;  
 
-- lokale Determinierungsbedingung von write_old_row 
at t+2: last_row = last_row_c; 
 
-- Annahmenteil von write_old_row 
at t:  state = row_act; 
at t:  request = '1'; 
at t:  rw = '0'; 
at t:  address = last_row; 
-- Beweiszielteil von write_old_row 
at t+2: state = row_act; 
at t+2: last_row = prev(last_row, 2);  
at t+1: ready = '1'; 
at t+2: ready = '0'; 
at t+1: sd_ctrl = write; 
at t+1: sd_addr = col(address); 
at t+1: sd_wdata = wdata; 
at t+2: sd_ctrl = stop; 

 
-- kopierter Annahmenteil von write_old_row 
at t:  state_c = row_act; 
at t:  request_c = '1'; 
at t:  rw_c = '0'; 
at t:  address_c = last_row_c; 
-- kopierter Beweiszielteil von write_old_row 
at t+2: state_c = row_act; 
at t+2: last_row_c = prev(last_row_c, 2);  
at t+1: ready_c = '1'; 
at t+2: ready_c = '0'; 
at t+1: sd_ctrl_c = write; 
at t+1: sd_addr_c = col(address); 
at t+1: sd_wdata_c = wdata; 
at t+2: sd_ctrl_c = stop; 
 
-- Annahmenteil von read_new_row, verschoben 
at TRef_W:  state = row_act;  
at TRef_W:  request = '1';  
at TRef_W:  rw = '1'; 
at TRef_W:  address /= last_row;  
 
prove: 
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-- kopierter Annahmenteil von read_new_row, verschoben 
at TRef_W:  state_c = row_act;  
at TRef_W:  request_c = '1';  
at TRef_W:  rw_c = '1'; 
at TRef_W:  address_c /= last_row_c;  
end property;  

5.3.6 Determinierungstest 
Wenn durch den Nachfolgertest sichergestellt ist, dass die Anwendbarkeit einer Nachfolgerei-
genschaft ܳ nach der Vorgängereigenschaft ܲ determiniert ist, wird die Frage interessant, ob 
ܳ auch wirklich alle Ausgabesignale und sichtbaren Register zu den richtigen Zeitpunkten 
determiniert. Dies prüft der Determinierungstest. Unter Verwendung der Schreibvereinfa-
chungen aus dem vorangegangenen Abschnitt und den Abkürzungen 

௥ܶ௘௙
௉ ൌ ௥ܶ௘௙

௉ ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, |ܳ| ൌ ொ൫ܣ ௥ܶ௘௙
௉ , ,ܫ ܷ, ܱ൯ ר ொ൫ܥ ௥ܶ௘௙

௉ , ,ܫ ܷ, ܱ൯, | തܳ| ൌ ொ൫ܣ ௥ܶ௘௙
௉ , ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ൯ ר

ொ൫ܥ ௥ܶ௘௙
௉ , ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ൯  ݄݀௜

௉ ൌ  ݄݀௜
௉ሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱሻ, ݈݀௜

ொ ൌ  ݈݀௜
ொ൫ ௥ܶ௘௙

௉ , ,ܫ ܷ, ܱ൯, ௜ܶ
ொ ൌ  ௜ܶ

ொ൫ ௥ܶ௘௙
௉ , ,ܫ ܷ, ܱ൯ 

und തܶ
௜
ொ ൌ  ௜ܶ

ொ൫ ௥ܶ௘௙
௉ , ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ൯ hat er folgende Gestalt:  
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ሥ ሥ൫ܣܦ ר ܦ ר ഥܦ ר |ܲ| ר | തܲ| ר |ܳ| ר | തܳ| ר ሻ൯ݐ௉ሺݐ݁ܦ
௧ஹ଴ூ,௎,ை,ூҧ,௎ഥ,ைത

֜

ۉ

ۈ
ۇ

ொሺݐ݁ܦ ௥ܶ௘௙
௉ ሻ ר ൮ሥ ሥ ݀ܿ௜ሺ߬, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ

ఛאቂௗ௛೔
ುାଵ,ௗ௟೔

ೂିଵቃ௜

൲

ی

ۋ
ۊ

 

 
Der erste Teil des Sukzedenten stellt sicher, dass die Eigenschaft ܳ ihre Determinierungsauf-
gaben erfüllt. Der zweite Teil prüft etwaige Lücken zwischen den Determinierungsbereichen 
der Eigenschaften ܲ und ܳ.  
 
Der Test wird wiederum auf einem trivialen Modell durchgeführt. Die Dependencies ܦ und ܦഥ 
können in diesem Zusammenhang zusätzliche Information über das Verhalten von Signalen 
zur Verfügung stellen, die für den Nachweis der Determinierung erforderlich sind. So können 
z.B. Lücken in der Beschreibung des Verhaltens eines Ausgangssignals aufgefüllt werden, die 
z.B. in Operationseigenschaften über Pipelines entstehen können, deren einzelne Stufen durch 
ein Stall-Signal angehalten werden können (siehe z.B. [Bormann/Beyer/Skalberg 2006]). 
 
Die typische von einem Determinierungstest aufgedeckte Verifikationslücke ist eine Nachfol-
gereigenschaft ܳ, die eine Determinierungsbedingung über den Wert eines Ausgabesignals 
nicht erfüllt. ܱ und തܱ können dann zu diesem Zeitpunkt unterschiedliche Werte haben, was 
zwar |ܳ| und | തܳ| erfüllt, nicht aber die Determinierungsbedingung.  
 
Die dem Beispiel aus Abschnitt 5.3.2 entsprechende Eigenschaft wird relativ lang. Deshalb 
werden Teile ausgeblendet, die wortgleich aus dem Nachfolgertest des Abschnitts 5.3.5 ent-
nommen werden können.  
 

property determination_test; 
dependencies: processor_protocol, processor_protocol_c;  
 
-- Determinierungsannahmen 
... (siehe Abschnitt 5.3.5) 
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-- Determinierungsforderungen von write_old_row 
... (siehe Abschnitt 5.3.5) 
-- lokale Determinierungsbedingung von write_old_row 
at t+2:  last_row = last_row_c; 
 
-- Annahmenteil von write_old_row 
... (siehe Abschnitt 5.3.5) 
-- Beweiszielteil von write_old_row 
... (siehe Abschnitt 5.3.5) 
 
-- kopierter Annahmenteil von write_old_row 
... (siehe Abschnitt 5.3.5) 
-- kopierter Beweiszielteil von write_old_row 
... (siehe Abschnitt 5.3.5) 
 
-- Annahmenteil von read_new_row, verschoben 
at TRef_W:  state = row_act;  
at TRef_W:  request = '1';  
at TRef_W:  rw = '1'; 
at TRef_W:  address /= last_row;  
-- Beweiszielteil von read_new_row, verschoben 
at TRef_W+9: state = row_act;  
at TRef_W +9: last_row = prev(row(address));  
during [TRef_W +1, TRef_W +7]:  ready = '0';  
at TRef_W +8: ready = '1';  
at TRef_W +9: ready = '0';  
at TRef_W +8: rdata = prev(sd_rdata);  
do_read(TRef_W, sd_ctrl, sd_addr, address);  
 
-- kopierter Annahmenteil von read_new_row, verschoben 
at TRef_W:  state_c = row_act;  
at TRef_W:  request_c = '1';  
at TRef_W:  rw_c = '1'; 
at TRef_W:  address_c /= last_row_c;  
-- kopierter Beweiszielteil von read_new_row, verschoben 
at TRef_W+9: state_c = row_act;  
at TRef_W +9: last_row_c = prev(row(address_c));  
during [TRef_W +1, TRef_W +7]:  ready_c = '0';  
at TRef_W +8: ready_c = '1';  
at TRef_W +9: ready_c = '0';  
at TRef_W +8: rdata_c = prev(sd_rdata_c);  
do_read(TRef_W, sd_ctrl_c, sd_addr_c, address_c);  
 
prove: 
-- Determinierungsforderungen  
during [t+3, tRef_W+9]: sd_ctrl = sd_ctrl_c;  
during [t+3, tRef_W+9]: ready = ready_c;  
during [t+3, tRef_W+9]: ( 

(rw = 0 or ready = 0) and  
(rw_c = 0 and ready_c = 0) 

) or rdata = rdata_c;  
during [t+3, tRef_W+9]: (sd_ctrl /= write and sd_ctrl_c /= write) or 

sd_wdata = sd_wdata_c;  
during [t+3, tRef_W+9]: ( 

sd_ctrl /= read and 
sd_ctrl /= write and 
sd_ctrl /= activate and 
sd_ctrl_c /= read and 
sd_ctrl_c /= write and 
sd_ctrl_c /= activate 

) or sd_addr = sd_addr_c; 
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-- lokale Determinierungsbedingung 
at TRef_W+9:  last_row = last_row_c;  
end property;  

5.3.7 Tests über die Reseteigenschaft 
Die aufzubauenden Ketten beginnen immer mit der Reseteigenschaft ܴ. Diese Eigenschaft hat 
keine Vorgängereigenschaft. Daher müssen die entsprechenden Tests leicht abgewandelt wer-
den.  
 
Um nachzuweisen, dass die Anwendung der Reseteigenschaft determiniert ist, wird eine Ab-
wandlung des Nachfolgertests eingesetzt.  
 
5-9 

ሥ ሥሺܣܦ ר ܦ ר ഥܦ ר ோሻܣ
௧ஹ଴ூ,ூҧ,௎,௎ഥ,ை,ைത

֜ ൭ܣҧோ ר ሥ ௜ܶ
ோ ൌ  തܶ௜

ோ

௜

൱ 

 
Dabei werden die bereits eingeführten Schreibabkürzungen verwandt, sowie ܣோ ൌ
,ோሺ0ܣ ,ܫ ܷ, ܱሻ, ܣҧோ ൌ ,ோሺ0ܣ ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ, ௜ܶ

ோ ൌ ௜ܶ
ோሺ0, ,ܫ ܷ, ܱሻ und തܶ௜

ோ ൌ ௜ܶ
ோሺ0, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ). 

 
Zu guter Letzt muss nachgewiesen werden, dass die Reseteigenschaft ihre Ausgaben determi-
niert. Dies wird mit  
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ሥ ሥሺܣܦ ר ܦ ר ഥܦ ר |ܴ| ר | തܴ|ሻ ֜ ሻݐோሺݐ݁ܦ
௧ஹ଴ூ,௎,ை,ூҧ,௎ഥ,ைത

 

 
geprüft, wobei die Schreibabkürzungen |ܴ| ൌ ,ோሺ0ܣ  ,ܫ ܷ, ܱሻ ר ,ோሺ0ܥ ,ܫ ܷ, ܱሻ und | തܴ| ൌ
,ோሺ0ܣ  ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ר ,ோሺ0ܥ ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ beachtet werden.  
 
Beide Resettests werden wiederum auf freien Variablen উ, ক, এ, ଣҧ, কഥ und এഥ durchgeführt.  

5.3.8 Beweis 
Es soll nachgewiesen werden, dass die Vollständigkeitsbedingung 5-1 eingehalten ist, wenn 
auf einer Menge von Operationseigenschaften die Fallunterscheidungs-, Nachfolger-, Deter-
minierungs- und Resettests halten.  
 
Seien zwei Eingabetraces ܫ und ܫ ҧ gegeben. Sie enthalten jeweils Resetsequenzen 
൫ܫሺି௥ሻ, ,ሺି௥ାଵሻܫ ,ሺି௥ାଶሻܫ … , ܫሺିଵሻ൯ bzw. ൫ܫ ҧሺି௥ሻ, ܫ ҧሺି௥ାଵሻ, ܫ ҧሺି௥ାଶሻ, … , ܫ ҧሺିଵሻ൯ und setzen sich da-
nach so fort, dass die synchronen Schaltungen ܯ und ܯഥ  durch ܯሺܫ, ܷ, ܱሻ und ܯഥሺܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ 
Traces ܷ, ܱ, ഥܷ und തܱ von internen und Ausgangssignalen erzeugen. Für diese Traces sei die 
Determinierungsannahme ܣܦሺܫ, ܱ, ܷ, ܫ ҧ, തܱ , ഥܷሻ erfüllt. Über die beiden Schaltungen ist nur 
bekannt, dass sie die Eigenschaften der Menge ࣪ erfüllen. Es ist zu beweisen, dass die De-
terminierungsforderung ܥܦሺܫ, ܱ, ܷ, ܫ ҧ, തܱ , ഥܷሻ ebenfalls erfüllt ist.  
 
Der Beweis wird durch vollständige Induktion geführt. Die Induktionshypothese ist, dass eine 
endliche Kette ሺ ଴ܲ, ଵܲ, ଶܲ, … , ௡ܲሻ von Eigenschaften und dazu eine endliche Folge 
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ሺݐ଴, ,ଵݐ ,ଶݐ … , ଴ݐ ௡ሻ mitݐ ൌ ௝ାଵݐ ,0 ൌ ௥ܶ௘௙
௉ೕ  gefunden wird, sodass durch ∏ ௝ܲሺݐ௝, ,ܫ ܷ, ܱሻ௡

௝ୀ଴  und 
∏ ௝ܲሺݐ௝, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ௡

௝ୀ଴  interne und Ausgabetraces bestimmt werden, für die 
 

ሧ ሧ ௝ሺܥܦ
ఛאቂ଴,ௗ௛ೕ

ು೙ቃ௝

߬, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ  

 
und ܿ݋݈ܦ௉೙ሺݐ௡ሻ gilt. Ferner gilt ௥ܶ௘௙

௉೙ ൌ തܶ
௥௘௙
௉೙ . 

 
Induktionsbasis: Für ݊ ൌ 0 ist die Reseteigenschaft ܴ zu betrachten, angewandt für ݐ ൌ
0. Deren Annahmenteil ist aufgrund der Forderungen an die Reseteigenschaft sowohl durch ܫ  
als auch durch ܫ ҧ erfüllt. Aufgrund des ersten Tests 5-9 über die Reseteigenschaften sind daher 
eventuell auftretende Zeitvariablen der Reseteigenschaft für die gestrichenen und die ungest-
richenen Traces gleich. Daraus ergibt sich auch für die Referenzzeitpunkte ௥ܶ௘௙

ோ  und തܶ௥௘௙
ோ  

Gleichheit und der entsprechende Teil der Induktionshypothese ist nachgewiesen. Weil die 
Annahme der Reseteigenschaft sowohl für die gestrichenen als auch für die ungestrichenen 
Traces erfüllt ist, verhalten sich ܯ und ܯഥ  für ݐ ൌ 0 entsprechend der Reseteigenschaft, sodass 
Formel 5-10 anwendbar ist und ݐ݁ܦோሺ0ሻ sicherstellt. Aufgrund der Formel 5-4 und den Fest-
legungen über die rechten Grenzen der Determiniertheitsbereiche der Reseteigenschaft folgt 
daraus der Rest der Induktionshypothese. 
 
Schritt von ݊ nach ݊ ൅ 1: Die Induktionshypothese gelte für ݊. Insbesondere gilt also 
,௡ݐ௉೙ሺܣ ,ܫ ܷ, ܱሻ und ܥ௉೙ሺݐ௡, ,ܫ ܷ, ܱሻ. Der Fallunterscheidungstest 5-6 liefert also für ݐ ൌ  ௡ݐ 
die Existenz einer Eigenschaft ௡ܲାଵ, deren Annahmenteil für ݐ ൌ ௥ܶ௘௙

௉೙ ሺݐ௡, ,ܫ ܷ, ܱሻ erfüllt ist. 
Damit ist ݐ௡ାଵ entsprechend der Induktionshypothese festgelegt.  Aus dem Nachfolgertest 5-7 
folgt, dass auch  ܣ௉೙శభሺݐ௡ାଵ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ erfüllt ist. Damit verhalten sich ܯ und ܯഥ  für ݐ ൌ 
 ௡ାଵentsprechend der Eigenschaft ௡ܲାଵ. Der  Nachfolgertest 5-7 zeigt auch, dass etwaigeݐ
Zeitvariablen auf den gestrichenen und den ungestrichenen Traces die gleichen Werte anneh-
men und damit ௥ܶ௘௙

௉೙శభ ൌ  തܶ
௥௘௙
௉೙శభ ist. Außerdem ist der Determinierungstest auf das Eigen-

schaftspaar ௡ܲ und ௡ܲାଵ sowie auf ݐ ൌ ݐ௡ାଵ anwendbar und beweist aufgrund von Formel 5-4 
zunächst  
 

௉೙శభሺܿ݋݈ܦ ௥ܶ௘௙
௉೙ ሻ ר ൮ሥ ሥ ݀ ௝ܿሺ߬, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ

ఛאቂௗ௛ೕ
ು೙ାଵ,ௗ௛ೕ

ು೙శభ  ቃ௝

൲ 

 
Wenn dieser Ausdruck mit der Induktionshypothese für ݊ zusammengebracht wird, ergibt 
sich die Induktionshypothese für ݊ ൅ 1. 
 
Damit ist die Gültigkeit der Induktionshypothese für alle ݊ gezeigt, für die ݐ௡ endlich bleibt. 
Das sind entweder alle natürlichen Zahlen, oder es gibt eine größte Zahl ܰ, für die ௥ܶ௘௙

௉ಿ  
unendlich ist. Im ersten Fall wächst ݄݀௜

௉೙ über alle Grenzen, denn es wird relativ zu ݐ௡ be-
stimmt und ݐ௡ wächst über alle Grenzen, weil für jedes ܲ א ࣪ vorausgesetzt wurde, dass 
ݐ ൏ ௥ܶ௘௙

௉  gilt. Im zweiten Fall ist ݀ ௝݄
௉ಿ ൌ ∞ für alle ݆ zu denen es Determinierungsforderun-

gen ܥܦ௝ gibt. Im Endeffekt gilt  
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ሧ ሧ ݀ ௝ܿሺ
ఛஹ଴௝

߬, ,ܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ  

 
und das ist nach Abschnitt 5.3.1 die Definition von ܥܦሺܫ, ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ. Damit ist der Beweis 
erbracht. 

5.4  Diskussion 
Die prominente Rolle des Vollständigkeitsprüfers zur Sicherstellung einer vollständigen Veri-
fikation und zum Beweis ihrer Terminierung wurde in Abschnitt 3.4.3 ausführlich dargestellt 
und soll hier nicht wiederholt werden. Statt dessen soll auf einige Besonderheiten der Imple-
mentierung des Vollständigkeitsprüfers hingewiesen werden. 

5.4.1 Fallunterscheidungstests und reaktive Constraints 
Abbildung 15 zeigt eine leicht veränderte Version der Eigenschaft aus Abbildung 7, bei der 
zusätzliche Annahmen über ݐݏ݁ݑݍ݁ݎ und ݓݎ für die Zeitpunkt ݐ ൅ 1 bis ܶ െ 1 gemacht wur-
den. Diese zusätzlichen Annahmen sind eigentlich redundant, denn sie sind in der Situation 
der Eigenschaft eine Folge der zwei Protokollconstraints 
 

if ready = '0' and request = '1' then next(request = '1') end if; 
if ready = '0' and request = '1' then rw = next(rw) end if; 

und der Tatsache, dass alle Operationen im Zustand ݁ݐܽݐݏ ൌ -das ready-Signal deak ݐܿܽ_ݓ݋ݎ
tivieren.  
 
Wenn alle anderen Eigenschaften analog geändert würden, würde der Fallunterscheidungstest 
ein Gegenbeispiel liefern, das im Prinzip fragt, wo denn die Eigenschaften über den Fall sind, 
dass sich der Prozessor bezüglich der Signal ݐݏ݁ݑݍ݁ݎ und ݓݎ nicht protokollgerecht verhält. 
Diese verblüffende Antwort ist eine Folge der Formulierung 5-6 des Fallunterscheidungstests, 
denn dort werden die Beweiszielteile ܥொ der Nachfolgereigenschaft gar nicht untersucht. Ent-
sprechend nutzlos sind die reaktiven Constraints.  
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Abbildung 15: Veränderte SDRAM-Eigenschaft (mehr Annahmen über request und rw) 
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In der Verifikationspraxis werden reaktive Protokollconstraints beim Beweis der Eigenschaf-
ten eingesetzt und Annahmenteile, die zu den Protokollconstraints redundant sind, aus der 
Eigenschaft gelöscht. Daher ist die Eigenschaft aus Abbildung 7 für die Verwendung des 
Fallunterscheidungstests geeigneter.  

5.4.2 Vollständigkeitsbeweis auf Operationsautomaten 
Der Vollständigkeitsbeweis für Operationsautomaten wird mit den selben Tests durchgeführt 
wie der Vollständigkeitsbeweis für Operationseigenschaften. Zwar fehlen in den Annahmen 
der Operationen die wichtigen Zustände, aber ihre Aufgabe im Vollständigkeitstest wird von 
der Nachfolgerrelation ب und den Referenzzeitpunkten ௥ܶ௘௙

௉ , übernommen. Auf diese Weise 
ist der Vollständigkeitsprüfer auch einsetzbar als Plausibilitätsprüfung für einen Operations-
automaten, für den es noch keine Implementierung gibt. Diese Plausibilitätsprüfung lässt die 
Frage der Implementierbarkeit des Operationsautomaten offen. Diese Frage klärt sich erst, 
wenn es zum Operationsautomaten eine Implementierung gibt, die gegen alle Transitionen 
des Operationsautomaten verifiziert wurde. 

5.4.3 Wichtige Zustände 
Der Vollständigkeitsprüfer identifiziert die konzeptionellen Zustände selbständig. Es konnte 
vermieden werden, dass der Benutzer die konzeptionellen Zustände etwa unter Verwendung 
einer besonderen Syntax markieren muss. Tatsächlich sind in der Praxis teilweise recht unge-
wöhnliche Formulierungen konzeptioneller Zustände aufgetreten. Die konzeptionellen Zu-
stände können Eingabe- oder Ausgabesignale enthalten, sie können größere Anteile von Aus-
gabeverhalten über einen längeren Zeitraum beschreiben, und es können darin Zeitvariablen 
vorkommen. All dies ist nicht sofort mit dem Begriff eines Zustands vereinbar und würde eine 
zusätzliche Schwierigkeit bei der Verwendung der vollständigen Verifikation darstellen. Die 
Tatsache, dass der Vollständigkeitsprüfer die konzeptionellen Zustände selbständig identifi-
ziert, bewahrt also einen Benutzer davor, sich genaue Gedanken darüber machen zu müssen, 
ob ein Teil seiner Eigenschaft nun für den Anschluss der Nachfolgereigenschaft oder für die 
Beschreibung des Ausgabeverhaltens oder gar für beides erforderlich ist.  
 
Dabei ist der Vollständigkeitsprüfer auf den Kontrollanteil der konzeptionellen Zustände, also 
auf die wichtigen Zustände nicht wirklich angewiesen. Er prüft nur im Nachfolgertest, ob die 
konzeptionellen Zustände aufeinanderfolgender Eigenschaften auch untereinander und im 
Zusammenhang mit Referenzzeitpunkten und Nachfolgerelation konsistent definiert worden 
sind. Der Vollständigkeitsprüfer kann aber zufriedengestellt werden, wenn Operationen nur 
durch ihr Ein- und Ausgabeverhalten charakterisiert werden und wenn die Aufeinanderfolge 
von Operationen durch die Nachfolgerrelation und die Referenzzeitpunkte festgelegt wird.  
  



98 
 

  



99 
 

6 Kompositionale vollständige Verifikation 
Kompositionale Verifikation [Beyer/Bormann 2008] wird in diesem Kapitel in zwei Facetten 
beschrieben. Das Zusammensetzen vollständiger Verifikationen wird exemplarisch am Bei-
spiel des Entwurfs eines System on Chip (SoC) aus IP-Blöcken vorgestellt, der in Abschnitt 
6.1 eingeführt wird, und resultiert in einer effizienten Methode zur Verifikation der Kommu-
nikation der IP-Blöcke auf einem SoC, die in Abschnitt 6.3 behandelt wird.  
 
In Abschnitt 6.4 geht es um das Zerlegen einer vollständigen Verifikation, das bei der Veri-
fikation vieler Module wie z.B. der IP-Blöcke für den SoC-Entwurf notwendig wird. Anders 
als beim Zusammensetzen vollständiger Verifikationen liegt hier also bei Beginn der Verifi-
kation der gesamte RTL-Code zumindest in einer ersten vorläufigen Version vor und soll 
vollständig verifiziert werden. Der Ansatz besteht darin, die Schaltung in Cluster genannte 
Teile (s. Abschnitt 3.5.6) zu zerlegen, die dann jeder für sich vollständig verifiziert werden. 
Das Vorhandensein des gesamten Verifikationscodes erlaubt einige Vereinfachungen bei der 
Durchführung der vollständigen Verifikation. 
 
Vom logischen Ablauf her werden natürlich IP-Blöcke, deren vollständige Verifikation mit 
den Mitteln von Abschnitt 6.4 verifiziert wurden, erst danach zu SoCs kombiniert, deren voll-
ständige Verifikation ihrerseits mit den Mitteln aus Abschnitt 6.3 zusammengesetzt werden. 
Da aber die Theorie der Zerlegung von vollständigen Verifikationsaufgaben auf der Theorie 
des Zusammensetzens basiert, wird die Zusammensetzung vor der Zerlegung behandelt. Beim 
ersten Lesen von Abschnitt 6.3 können alle IP-Blöcke als aus einem Cluster bestehend ange-
sehen werden, dessen Verifikation mit den in den vorherigen Kapiteln beschriebenen Metho-
den durchgeführt wurde.  
 
Die kompositionale vollständige Verifikation basiert auf so genannten Integrationsbedingun-
gen. Ob Teilschaltungen in einem SoC richtig kommunizieren, kann abschließend dadurch 
geprüft werden, dass die Integrationsbedingungen interagierender Module oder Cluster mit 
Hilfe eines IPC-Beweisers abgeglichen werden. Diese Integrationsbedingungen gibt es zu 
jeder vollständigen Verifikation, unabhängig davon, ob sie auf einem einzelnen Cluster 
durchgeführt wurde, oder ob sie bereits mit den Mitteln der kompositionalen Verifikation 
durchgeführt wurde. Daher ebnet dieses Kapitel auch die Bahn für eine hierarchische Anwen-
dung der vollständigen Verifikation auf ganze SoCs. 
 
Hinter der kompositionalen vollständigen Verifikation steckt eine Abwandlung der Theorien 
über Modelle digitaler Systeme und das zugehörige Assume-Guarantee-Reasoning, mit dem 
Fragestellungen über die Integration von Komponenten geklärt werden, die entsprechend die-
ser Theorien modelliert wurden. Die einschlägige Mathematik wird im Anhang präsentiert.  

6.1 Kompositionale vollständige Verifikation im IP-basierten SoC-
Entwurf 

6.1.1 Verifikationsaufgaben beim IP-basierten SoC-Entwurf 
Erster Schritt bei einem SoC-Entwurf ist die Partitionierung der Gesamtfunktion in Teilaufga-
ben. Diese Teilaufgaben werden häufig von IP-Blöcken, d.h. vorentwickelten und vorverifi-
zierten Schaltungen, übernommen. Meist kann unter einer größeren Anzahl verschiedener IP-
Blöcke ähnlicher Funktionalität ausgewählt werden. Kriterien bei dieser Auswahl sind natür-
lich funktionale Aspekte, aber auch die Einschätzung der RTL-Qualität, Nützlichkeit beige-
packter Informationen, Lizenzgebühren, Chipfläche, Stromverbrauch, usf.  
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Zu den funktionalen Aspekten gehört die eigentliche Funktion und abstrakte Maßzahlen bei-
spielsweise über Bearbeitungszeiten und Durchsatz und die an den Interfaces unterstützten 
Protokolle. Die Frage nach den Protokollen ist entscheidend, um eine Grundvoraussetzung 
des SoC-Entwurfs zu gewährleisten, weil nur solche Blöcke miteinander kommunizieren kön-
nen, die das selbe Protokoll unterstützen. Protokolle sind standardisiert worden, um mit einem 
Wort sagen zu können, welches Protokoll an einem Interface unterstützt wird.  
 
Standardisierung ist aber unflexibel. Sie nimmt einem SoC-Entwickler die Möglichkeit der 
Abwägung zwischen Leistungsanforderungen an das Protokoll und Kosten in Form von Sili-
ziumfläche bzw. Stromverbrauch. Die heutige SoC-Entwurfspraxis geht deswegen einen Mit-
telweg, bei dem bestimmte Leistungsmerkmale von Protokollen als optional behandelt wer-
den. Teilweise sind diese Leistungsmerkmale in den Protokollspezifikationen auch tatsächlich 
als optional bezeichnet, teilweise hat sich aber auch nur die optionale Behandlung eigentlich 
als verpflichtend spezifizierter Leistungsmerkmale eingebürgert. 
 
Auf diese Optionen muss bei der Auswahl von IP-Blöcken geachtet werden, denn Missach-
tung führt im einfachen Fall dazu, dass Teile der IP-Blöcke brach liegen, die Leistungsmerk-
male des Protokolls implementieren, die vom Kommunikationspartner nicht benutzt werden. 
In diesem Fall kostet die Missachtung nur Strom und Siliziumfläche, stellt aber das SoC-
Projekt nicht generell in Frage. Schlimmer sind Fehler der Art, dass ein Kommunikations-
partner Leistungsmerkmale nutzt, die der andere nicht versteht, denn dann kommt es zu 
Kommunikationsfehlern. Wenn diese Kommunikationsfehler auf Bussen auftreten, ziehen sie 
häufig alle an diesem Bus angeschlossenen Komponenten in Mitleidenschaft. Kommunikati-
onsfehler sind daher häufig schwere Funktionsfehler des SoCs, die nicht leicht umgangen 
werden können.   
 
Auf diese möglichen Inkompatibilitäten muss bereits während der Auswahl der IP-Blöcke 
geachtet werden. Zum Zeitpunkt der Auswahl ist der eigentliche RTL-Code des IP-Blocks 
meist noch unbekannt, weil entweder die Entwickler keine Zeit hatten, sich mit dem Code zu 
beschäftigen, oder weil die geschäftlichen Verhandlungen über die Lizensierung des IP-
Blocks noch nicht in einem Zustand sind, der die Übergabe des hoch sensiblen RTL-Codes 
erlauben. Der SoC-Entwickler verlässt sich dann auf die Dokumentation der IP-Blöcke und 
wird die Dokumentationen über das Interfaceverhalten von IP-Blöcken vergleichen, die im 
noch zu entwickelnden SoC miteinander kommunizieren sollen. Dieser Abgleich ist fehleran-
fällig. Die Dokumentation kann unvollständig sein, sie muss nicht notwendigerweise genau 
zum IP-Block passen und sie kann vom SoC-Entwickler falsch verstanden werden.  
 
Heute werden Inkompatibilitäten, die beim Abgleich der Dokumentation über das Interface-
verhalten übersehen werden, frühestens bei der Systemsimulation des weitgehend fertig ent-
wickelten SoC entdeckt. Und selbst dies ist nicht sicher, denn eine RTL-Systemsimulation 
läuft so langsam, dass nur wenige Szenarien simuliert werden können. So können solche 
Kommunikationsfehler unter Umständen erst nach der Produktion der ersten Muster im Pro-
dukttest auffallen.  
 
Bis die Systemsimulation durchgeführt werden kann, ist schon viel Aufwand in den neuen 
SoC investiert worden, und all dieser Aufwand wurde auf Basis der anfänglichen Auswahl der 
IP-Blöcke durchgeführt. Zu diesem Aufwand kann die Entwicklung der Kommunikationsin-
frastruktur des SoC gehören, sofern diese nicht selbst ein IP-Block ist. Häufig fängt auch die 
Softwareentwicklung parallel mit der Hardwareentwicklung an. Änderungen an der ursprüng-
lichen Auswahl der IP-Blöcke führen dann zu Zusatzaufwänden zur Anpassung der Kommu-
nikationsinfrastruktur und zur Anpassung der bereits entwickelten Software.  
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Es ist also für den SoC-Entwurf sehr hilfreich, wenn schon während der Auswahl der IP-
Blöcke verlässliche Aussagen über die Kompatibilität potentieller Kommunikationspartner 
gemacht werden können.  

6.1.2 Formale Verifikation der Kommunikation von IP-Blöcken im SoC 
Die hier vorgestellte Technik erlaubt früh belastbare Aussagen über die Kompatibilität des 
Interfaceverhaltens von IP-Blöcken. Diese Aussagen können zudem in Minutenschnelle ge-
wonnen werden. Die Vorgehensweise ergibt sich sehr natürlich aus der Fragestellung, unter 
welchen Umständen die vollständige Verifikation von separaten Teilschaltungen eine voll-
ständige Verifikation der Gesamtschaltung ist.  
 
Voraussetzung ist eine Art Interfacebeschreibung der vollständigen Verifikation des IP-
Blockes - durchaus im Sinne von [Broy/Rumpe 2007]. Diese besteht aus einer Integrationsan-
nahme, in der die Annahmen über Verhalten und Determiniertheit der Eingabesignale zu-
sammengefasst werden, und aus einer Integrationszusicherung, in der Aussagen über Verhal-
ten und Determiniertheit der Ausgangssignale vereinigt werden. Integrationsannahme und –
zusicherung werden kollektiv als Integrationsbedingungen bezeichnet. Sofern der IP-Block 
vollständig verifiziert ist, liegen die Integrationsbedingungen automatisch vor. Es lohnt sich 
aber auch für einen IP-Anbieter, die Integrationsbedingungen ohne eine formale Verifikation 
aufzustellen. Dies lässt dann zwar noch Raum für Diskrepanzen zwischen dem RTL-Code 
und den Integrationsbedingungen, ermöglicht aber die in diesem Kapitel beschriebene Kom-
patibilitätsprüfung.  
 
Anhand dieser Integrationsbedingungen kann durch einige formale Tests effizient festgestellt 
werden, dass IP-Blöcke bezüglich ihres Kommunikationsverhaltens kompatibel sind. Es ist 
vorstellbar, dass diese Integrationsbedingungen für jeden IP-Block frei verfügbar gemacht 
werden. Auf diese Weise kann der hier vorgeschlagene Test durchgeführt werden, ohne dass 
ein potentieller Käufer der IP bereits Einblick in den RTL-Code nehmen muss. 

6.1.3 Protokollbeschreibungen durch Integrationsbedingungen 
Ein Beispiel für eine Integrationsbedingung wurde in Abschnitt 3.5.2 präsentiert. Grundform 
einer Integrationsbedingung ist die Syntax 
 

integration_condition of <module_name> is 
assume: 
 <Determinierungsannahmen und Constraints>; 
guarantee: 
 <Determinierungsforderungen und Assertions>; 
end integration_condition; 

Mit den Integrationsbedingungen ist es zum ersten Mal im Kontext der formalen Verifikation 
möglich, den Hauptdaseinszweck von Protokollen überhaupt zu beschreiben, nämlich sicher-
zustellen, dass ein Modul, das ein Datum empfangen soll, auch in dem Moment zum Empfang 
bereit ist, an dem das sendende Modul das Datum abschickt.  
 
ABFV hat keine Möglichkeit, solches auszudrücken, und beschränkt sich deshalb auf die 
Verhaltensaspekte sowohl der Kontroll- als auch der Datensignale. Wenn ein Datensignal in 
einer gewissen Situation unverändert bleiben soll, kann ABFV dies komfortabel ausdrücken 
und prüfen. Ob dieses Datensignal dann aber einen Wert trägt, der vom Empfänger ausgewer-
tet werden soll, kann mit den Mitteln der ABFV nicht ausgedrückt werden, wohl aber mit dem 
Schlüsselwort "determined" der Integrationsbedingungen.  
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Besonders augenfällig werden die beschränkten Möglichkeiten der ABFV beim Lesedaten-
signal rdata des Prozessorinterfaces des SDRAM Interfaces. Dieses Signal unterliegt nämlich 
keinerlei Verhaltenseinschränkungen, wie sie in einer Assertion ausgedrückt werden könnten. 
Das Signal selbst darf sich beliebig verhalten, es trägt nur manchmal die gelesenen Daten, 
nämlich genau dann, wenn ݋_ݕ݀ܽ݁ݎ ൌ Ԣ1Ԣ ist. In Assertions über das Protokoll des Prozessor-
interfaces würde rdata entsprechend überhaupt nicht vorkommen, denn ABFV kann darüber 
nichts prüfen. In den Integrationsbedingungen hingegen wird die Determinierungszusicherung 
 

if ready_o = '1' then determined(rdata) end if; 

 
formuliert und während der Vollständigkeitsprüfung auch überprüft.  
 
Bei der simulationsbasierten Verifikation identifizieren die Transaktionsextraktoren aus Ab-
schnitt 3.1.2, wann ein Signal einen zu übertragenden Wert führt, und extrahieren daraus ei-
nen Parameter der entsprechenden Transaktion. Beim Vergleich dieser extrahierten Parameter 
mit den Werten, die ein transaktionsbasiertes Referenzmodell ausrechnet, kann festgestellt 
werden, dass verschaltete Module Daten und Adressen tatsächlich konsistent weitergeben und 
entsprechend ihrer Funktion verarbeiten. Auf diese Weise wird die Kommunikation aber eben 
erst während der Systemverifikation geprüft.  

6.1.4 Ein einfacher kompositionaler Vollständigkeitsbeweis 
Um ein Gefühl für die beabsichtigte Schlussweise bei kompositionaler vollständiger Verifika-
tion zu vermitteln, sei angenommen, dass zwei Blöcke ܯଵ und ܯଶ hintereinandergeschaltet 
seien. ܯଵ sei durch eine Eigenschaftsmenge ଵ࣪ vollständig verifiziert. Die vollständige Veri-
fikation habe die Integrationsannahme ܣܫଵ angenommen und die Integrationszusicherung ܥܫଵ 
bewiesen. Entsprechendes gelte für ܯଶ.  
  

 
Um die Gesamtschaltung vollständig zu verifizieren, muss offensichtlich nur sichergestellt 
werden, dass ܣܫଶ erfüllt ist, wann immer ܥܫଵ erfüllt ist. Wenn das der Fall ist, dann ist die 
Schaltung vollständig durch die Eigenschaftsmenge ଵ࣪ ׫ ଶ࣪ bewiesen. Die Integrationsan-
nahme der vollständigen Verifikation der Gesamtschaltung ist ܣܫଵ und die Integrationszusi-
cherung ܥܫଶ.  
 
Zum Nachweis, dass die Gesamtschaltung durch ଵ࣪ ׫ ଶ࣪ vollständig bewiesen ist, müssen 
entsprechend Abschnitt 5.2.3 zwei beliebige Schaltungen ܯ und ܯഥ  verglichen werden, die 
beide ଵ࣪ ׫ ଶ࣪ erfüllen. Unter der Integrationsannahme ܣܫଵ beweist ଵ࣪ die Integrationszusi-
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Abbildung 16: Zyklenfreier Clustergraph 



103 
 

cherung ܥܫଵ und identifiziert so Schaltungsteile ܯଵ und ܯഥଵ in ܯ und ܯഥ , die durch ଵ࣪ voll-
ständig beschrieben sind und daher gemäß ܣܫଵ und ܥܫଵ gleiches Ein-/Ausgabeverhalten auf-
weisen. Weil ܥܫଵ erfüllt ist, ist auch ܣܫଶ erüllt und daher identifiziert auch ଶ࣪ unter der Vor-
aussetzung ܣܫଶ Schaltungsteile ܯଶ und ܯഥଶ, deren vollständige Verifikation ܥܫଶ rechtfertigt.  
Damit ist gezeigt, dass ܯ und ܯഥ  gemäß Abbildung 16 aus ܯଵ und ܯଶ bzw. ܯഥଵ und ܯഥଶ und 
durch ଵ࣪ ׫ ଶ࣪ funktional vollständig beschrieben sind.  

6.1.5 Problem bei zyklischer Abhängigkeit der IP-Blöcke 
Die zuvor geschilderte Argumentation kann allerdings nur so lange angewandt werden, wie es 
zwischen den IP-Blöcken keine zyklischen Abhängigkeiten gibt und das beschränkt ihre An-

wendung auf künstliche Beispiele. Dass zyklische Abhängigkeiten zwischen den Modulen in 
der Tat zu Problemen führen, soll an dem folgenden Szenario demonstriert werden, das eine 
verfremdete, fokussierte und vereinfachte Version eines Kundenproblems [Beyer 2008]  ist 
und in Abbildung 17 dargestellt wird.  
 
Die zu verifizierende Schaltung bestand aus einem Bussystem ܯଵ, von dem hier nur ein Mul-
tiplexer interessiert, und aus einem Peripheral ܯଶ. Das Protokoll benötigt ein Synchronisati-
onssignal ݕ݀ݎ, das an alle Peripherals verteilt wird. Das gerade aktive Peripheral muss das 
Synchronisationssignal steuern, indem es mit dem Signal ݋_݊ݓ݋ den Multiplexer ansteuert 
und mit dem Signal ݋_ݕ݀ݎ den Wert des Signals festlegt. Wenn ݋_݊ݓ݋ ൌ  0 ist, steuert das 
Peripheral ܯଶ das Synchronisationssignal nicht, sondern es wird durch ein anderes Peripheral 
festgelegt, was in dieser vereinfachten Version durch einen freien primären Eingang ݕ݀ݎ_݂ 
von ܯଵ modelliert wird.  
Zu ܯଵ wurde eine vollständige Verifikation durchgeführt mit den Integrationsbedingungen 
(für das Beispiel irrelevante Informationen wurden weggelassen) 
 

integration_condition of bus_system is 
 

own_o rdy_ordy_ireq_i,
addr,
rdata

wdata

M1

M2

rdy

rdy_f

 
Abbildung 17: Problematische Vollständigkeitsprüfung  
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assume: 
 determined(own_o); 
 if own_o = '1' then determined(rdy_o) end if; 
 if own_o = '0' then determined(rdy_f) end if;  
 
guarantee: 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 
 determined(rdy_i); 
 
end integration_condition; 

Das Peripheral wurde unter den Integrationsbedingungen  
 

integration_condition of peripheral is 
 
assume: 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 
 determined(rdy_i); 

 
guarantee: 

determined(own_o); 
 if own_o = '1' then determined(rdy_o) end if; 

 
end integration_condition; 

 
vollständig verifiziert. Dadurch sah es zunächst so aus, als wäre das Gesamtsystem für die 
Integrationsbedingung  
 

integration_condition system is 
 
assume: 
 if own_o = '0' then determined(rdy_f) end if; 
 
guarantee: 

determined(own_o); 
 if own_o = '1' then determined(rdy_o) end if;  
 
end integration_condition; 
 

vollständig bewiesen.  
 
Die Verifikation des Peripherals konnte jedoch als vollständig bewiesen werden, obwohl in 
allen Eigenschaften des Peripherals jegliches Beweisziel über ݋_ݕ݀ݎ vergessen wurde. Die 
Eigenschaften verifizierten ݋_ݕ݀ݎ also offensichtlich nicht und trotzdem zeigte der Vollstän-
digkeitsprüfer keine Verifikationslücke an. Fehlverhalten von ݋_ݕ݀ݎ hätte so nicht erkannt 
werden können.  
 
Dieses zunächst unerwartete Verhalten des Vollständigkeitprüfers ergab sich durch die De-
terminierungsannahme über das Signal ݕ݀ݎ_݅ in der Vollständigkeitsprüfung für ܯଶ und 
durch den Constraint 
 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 

 
im Determinierungstest 5-8, wo der Constraint zu den Dependencies ܦ und ܦഥ gehört. Sofern 
eine Eigenschaft ݋_݊ݓ݋ ൌ  Ԣ0Ԣ vorsah, verlangt die Determinierungsforderung nichts über 
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das  Signal ݋_ݕ݀ݎ. Wenn die Eigenschaft ݋_݊ݓ݋ ൌ  Ԣ1Ԣ vorsah, war der Constraint anwend-
bar und sicherte ݋_ݕ݀ݎ ൌ തതതതതതതതത ݋_ݕ݀ݎ  und  ݅_ݕ݀ݎ  ൌ -ଓതതതതതതത  zu. Wegen der unbedingten Deter_ݕ݀ݎ 
minierungsannahme über ݕ݀ݎ_݅ ist also ݕ݀ݎ_݅ ൌ ݕ݀ݎ_ଓതതതതതതത und daher konnte auch ݋_ݕ݀ݎ ൌ ݋_ݕ݀ݎതതതതതതതത 
bewiesen werden, ohne dass es dazu einen Beitrag aus den Eigenschaften erforderte.  
 
Der Fehler ergab sich, weil aus den Integrationsbedingungen der Teilmodule die Integrations-
bedingungen der Gesamtschaltung nur unter Verwendung eines Zirkelschlusses abgeleitet 
werden konnte. Der Zirkelschluss ergab sich dadurch, dass der Vollständigkeitstest über ܯଶ 
die bedingte Determinierungsforderung über ݋_ݕ݀ݎ nur unter der Annahme verifizierte, dass 
 ݅_ݕ݀ݎ ଵ die Determinierung vonܯ determiniert sei, und der Vollständigkeitstest über ݅_ݕ݀ݎ
nur unter der Annahme der bedingten Determinierung von ݋_ݕ݀ݎ bewies.  
In diesem Kapitel soll beschrieben werden, unter welchen Bedingungen auch die vollständi-
gen Eigenschaftssätze zyklisch verschalteter IP-Blöcke zu einer Eigenschaftsmenge vereinigt 
werden dürfen, die die Gesamtschaltung vollständig prüft.  

6.2 Plausibilitätstests über Integrationsannahmen 
Zu den Bedingungen, unter denen vollständige Eigenschaftssätze von Teilschaltungen zu ei-
nem vollständigen Eigenschaftssatz der Gesamtschaltung vereinigt werden dürfen, gehören 
Forderungen an die Gestalt der Integrationsannahmen. Diese Forderungen ergeben sich auf 
natürliche Weise aus dem Wunsch, dass es überhaupt Schaltungen geben möge, die sich ei-
nerseits so verhalten können, wie die Integrationsannahme vorsieht und gleichzeitig mit der 
untersuchten Schaltung keine kombinatorischen Schleifen bilden dürfen. Dass dies nicht 
selbstverständlich ist, zeigen die Beispiele aus Abschnitt 3.5.3.  
 
Die Forderungen nach Implementierbarkeit der Integrationsannahme und nach struktureller 
Kompatibilität zwischen Integrationsannahme und Schaltung sind diesem Wunsch geschuldet. 
Auf der Basis einer Formalisierung der Integrationsannahmen in Abschnitt 6.2.1 werden die 
Kriterien in den Abschnitten 6.2.2 und 6.2.4 detailliert dargestellt.  
 
Dass nicht immer leicht zu erkennen ist, ob Integrationsannahmen tatsächlich realistische Ab-
bilder möglicher Schaltungsumgebungen sind, zeigt das Beispiel aus Abschnitt 6.1.5. Es wird 
im Verlauf der folgenden Diskussionen gezeigt werden, dass die Integrationsannahme des 
Peripherals nicht implementierbar ist. 
 
Diese Bedingungen sind nicht nur dann wichtig, wenn vollständige Verifikationen zusam-
mengefügt werden sollen. Sie sind auch als Plausibilitätskriterium über die Constraints und 
Determinierungsannahmen bei der vollständigen Verifikation eines einzelnen Clusters sehr 
hilfreich, weil sie Benutzer davor bewahren, Aufwand durch die Verwendung ungeeigneter 
Constraints oder Determinierungsannahmen zu vergeuden.  
 
In ihrer Rolle als Plausibilitätskriterien stehen die hier entwickelten Prüfungen in Konkurrenz 
mit der Prüfung der Constraints auf Widerspruchsfreiheit, dem in der ABFV üblichen Mittel, 
Benutzer auf ungeeignete Constraints hinzuweisen, mit denen sie Verifikationsaufwand ver-
geuden würden. Ein Vergleich zwischen den Verfahren wird am Ende dieses Abschnitts ge-
zogen.  

6.2.1 Formalisierung von Integrationsbedingungen 
Obwohl die Syntax der Integrationsbedingungen scheinbar nur über einen Variablensatz des 
Modells spricht, muss die Formalisierung der Integrationsbedingungen der Tatsache Rech-
nung tragen, dass diese Bedingungen vollständige Verifikationen charakterisieren. Bei diesen 
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vollständigen Verifikationen geht es um den Vergleich zweier beliebiger Schaltungen, die 
beide die entsprechenden Eigenschaften erfüllen sollen. Daher müssen die Integrationsan-
nahmen zwei Traces ܫ und ܫ ҧ von Eingabesignalen beschränken und die Integrationszusiche-
rungen Aussagen über zwei Traces ܱ und തܱ formulieren.  
 
Mit dieser Vorrede definieren sich die Integrationsannahmen entsprechend der Notation aus 
Kapitel 5 durch 
 

,ܫሺܣܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ൌ ,ܫሺߙ ܷ, ܱሻ ר ܫሺߙ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ר ,ܫሺܣܦ  ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ 
 
Dabei soll ߙ alle Constraints umfassen, die bei der vollständigen Verifikation eines Moduls 
vorausgesetzt wurden, d.h. einerseits die Constraints aus den Dependencies ܦ der Vollstän-
digkeitsprüfung, aber andererseits auch die Constraints, unter denen die einzelnen Eigenschaf-
ten gegen den RTL-Code verifiziert wurden. Welcher Anteil einer Determinierungsannahme 
entsprechend der in Abschnitt 6.1.3 eingeführten Syntax dabei zum Constraint ߙ und welcher 
zur Determinierungsbedingung ܣܦ gehört, wird anhand einer Zerlegung in Konjunkte und 
dann anhand des Schlüsselwortes determined erkannt. 
 
Auf entsprechende Weise werden Integrationszusicherungen durch 
 

,ܫሺܥܫ ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ൌ ,ܫሺߞ ܷ, ܱሻ ר ܫሺߞ ҧ, ഥܷ, തܱሻ ר ,ܫሺܥܦ  ܷ, ܱ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱሻ 
 
formalisiert, wobei ߞ die Konjunktion der Assertions über die Ausgabesignale bezeichnen 
soll.  
 
Die Formalisierung der Integrationsannahmen erlaubt reaktive Formulierungen, doch sind 
gerade die reaktiven Formulierungen fehleranfällig und bedürfen deswegen der hier vorges-
tellten Plausibilitätstests.  
 
Mit Ausnahme der Integrationsbedingungen treten alle an einem Vollständigkeitstest beteilig-
ten Objekte paarweise auf. Dem soll eine Schreibvereinfachung Rechnung tragen, bei der 
Doppelbuchstaben jeweils auf das Paar zusammengehörender Objekte verweisen. Es sei also 
ܫܫ ൌ ሺܫ, ܫ ҧሻ, ܱܱ ൌ ሺܱ, തܱሻ, ܷܷ ൌ ሺܷ, ഥܷሻ, ܯܯሺܫܫ, ܷܷ, ܱܱሻ ൌ ,ܫሺܯ ܷ, ܱሻ ר ܫഥሺܯ ҧ, ഥܷ, തܱሻ. Leicht 
abweichend davon sei 
 

ܲܲሺܫܫ, ܷܷ, ܱܱሻ ൌ ሥ ሥ ܲሺݐ, ,ܫ ܷ, ܱ
௧ஹ଴௉࣪א 

ሻ ר ሥ ሥ ܲሺݐ, ܫ ҧ, ഥܷ, തܱ
௧ஹ଴௉࣪א 

ሻ 

 
definiert und wird im Folgenden anstelle der Eigenschaftsmenge ࣪ verwendet. Das Ergebnis 
einer Vollständigkeitsprüfung läßt sich damit aus Formel 5-1 und unter Berücksichtigung des 
Beweises der Assertion ߞ aus den Eigenschaften umschreiben zu 
 
6-1 

,ܫܫሺܣܫ ܷܷ, ܱܱሻ ר ܲܲሺܫܫ, ܷܷ, ܱܱሻ ֜ ,ܫܫሺܥܫ ܷܷ, ܱܱሻ 
 

6.2.2 Implementierbare Integrationsannahmen 
Um nachzuweisen, dass eine Integrationsannahme implementierbar ist, muss eine Ersatzschal-
tung ܰூ஺dieser Integrationsannahme gefunden werden, die als Zeuge dafür dient, dass die 



107 
 

Integrationsannahme zu vorgegebenen Traces ܷܷ und ܱܱ der internen und Ausgabesignale 
nur Eingabetraces ܫܫ zuläßt, die auch von einer Umgebungsschaltung erzeugt werden können. 
Wie ܰூ஺ mit dem Paar ܯܯ der untersuchten Schaltungen verbunden werden soll, zeigt Ab-
bildung 18. 
 
ܰூ஺ erhält die Traces ܷ, ഥܷ, ܱ und തܱ der internen und Ausgangssignale beider an der Voll-
ständigkeitsprüfung beteiligten Schaltungen ܯ und ܯഥ  als Eingaben. Ferner darf die Ersatz-
schaltung noch beliebig viele weitere Eingabesignale haben, denen der Trace ܨ zugeordnet 

sei. ܰூ஺ liefere an seinem Ausgang die Eingabetraces ܫ und ܫ ҧ für die Schaltungen ܯ und ܯഥ . 
Wie für Schaltungen üblich, werden Ausgänge ganz rechts geschrieben, sodass sich als Para-
meterliste ܰூ஺ሺሺܨ, ܷܷ, ܱܱሻ, -ሻ ergibt. Falls ܰூ஺ Flip-Flops enthält, seien diese zum Zeitܫܫ
punkt 0 auf einen geeigneten Resetwert zurückgesetzt. Wenn ܰூ஺ separat betrachtet wird, und 
damit ܷܷ und ܱܱ freie Variablen sind, dann muss es für jeden Trace ܷܷ, ܱܱ und ܫܫ, der 
,ܫܫሺܣܫ ܷܷ, ܱܱሻ erfüllt, einen Trace ܨ geben, sodass ܰூ஺ሺሺܨ, ܷܷ, ܱܱሻ,  ሻ gilt, d.h. dass ܰூ஺ܫܫ
den Trace ܫܫ ausgibt, wenn ܨ, ܷܷ und ܱܱ eingegeben werden4. Umgekehrt muss ܰூ஺ für jede 
Kombination von Traces ܷܷ, ܱܱ und ܨ einen Trace ܫܫ erzeugen, der ܣܫሺܫܫ, ܷܷ, ܱܱሻ erfüllt. 
Mögliche Kandidaten für Ersatzschaltungen ergeben sich aus [Schickel et al. 2006, Schickel 
et al. 2007].  
 
Zu den Konsequenzen der Definition gehört, dass nicht reaktive Integrationsannahmen immer 
implementierbar sind.  
 
Ferner werden die Traces ܷܷ und ܱܱ der internen und Ausgangssignale durch eine imple-
mentierbare Integrationsannahme nicht beschränkt. Das rechtfertigt die Sichtweise, dass die 
Integrationsannahme eigentlich nur eine Bedingung über die Eingangssignale ist, die gewis-
sermaßen durch die Ausgangs- und internen Signale parametrisiert wird. Mit anderen Worten 
heißt dies, dass es zu jedem Trace ܷܷ und ܱܱ von internen und Ausgabesignalen immer ei-
nen Eingabetrace ܫܫ gibt, der ܣܫሺܫܫ, ܷܷ, ܱܱሻ erfüllt. Dieser Eingabetrace muss taktweise in 
Abhängigkeit von Vergangenheit und Gegenwart bestimmt werden können, aber nicht von 
der Zukunft: ܫܫሺ଴ሻ wird aus der Resetsequenz, sowie ܷܷሺ଴ሻ und ܱܱሺ଴ሻ bestimmt, ܫܫሺଵሻ passend 
zu diesen drei Werten, sowie zu ܷܷሺଵሻ und ܱܱሺଵሻ,  ܫܫሺଶሻ passend zu ܫܫሺ଴ሻ, ܫܫሺଵሻ, ܷܷሺ଴ሻ, ܷܷሺଵሻ, 
ܷܷሺଶሻ, ܱܱሺ଴ሻ, ܱܱሺଵሻ und ܱܱሺଶሻ und so fort.  
                                                 
4 Der Trace der internen Signale von ܰூ஺ interessiert nicht. 
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Abbildung 18: Implementierbare Constraints 
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Bei der Untersuchung der Implementierbarkeit einer Integrationsannahme müssen im allge-
meinen alle Zeilen in ihrem Zusammenwirken beachtet werden. So lässt sich beispielsweise 
leicht eine Schaltung finden, die zu den Eingabesignalen own_o, rdy_o und einem weiteren 
freien Eingang alle beliebigen Traces von rdy_i ausgibt, die  
 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 

erfüllen. Genauso leicht lässt sich eine Schaltung angeben, die einen freien Eingang hat und 
alles Verhalten von ݕ݀ݎ_݅ und ݕ݀ݎ_ଓതതതതതതത erzeugt, das  
 

determined(rdy_i); 

erfüllt. Aber dennoch ist die Integrationsannahme aus Abschnitt 6.1.5, die aus diesen beiden 
Zeilen besteht 
 

integration_condition of peripheral is 
 
assume: 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 
 determined(rdy_i); 

 
guarantee: 
 … 

 
end integration_condition; 

 
ihrerseits nicht implementierbar. Denn die Integrationsannahme steht für die Bedingung  
 

ሺ݋_݊ݓ݋ ൌ Ԣ1ᇱ ֜ ݅_ݕ݀ݎ ൌ ሻ݋_ݕ݀ݎ ר ൫݋_݊ݓ݋തതതതതതതതത ൌ Ԣ1ᇱ ֜ ଓതതതതതതത_ݕ݀ݎ ൌ തതതതതതതത൯݋_ݕ݀ݎ ר ൫ݕ݀ݎ_݅ ൌ  ଓതതതതതതത൯_ݕ݀ݎ
 
und diese beschränkt im Falle von ݋_݊ݓ݋ ൌ തതതതതതതതത݋_݊ݓ݋ ൌ Ԣ1ᇱ den Ausgabetrace auf ݋_ݕ݀ݎ ൌ
-തതതതതതതത im Widerspruch dazu, dass implementierbare Integrationsannahmen die Ausgangssig݋_ݕ݀ݎ
nale nicht einschränken dürfen. Entsprechend würde schon die Forderung nach Implementier-
barkeit der Integrationsannahme das in Abschnitt 6.1.5 beschriebene Problem aufgedeckt ha-
ben.  

6.2.3 Implementierbarkeitskriterien für Integrationsannahmen 
Dieser Abschnitt stellt Kriterien für die Implementierbarkeit einer Integrationsannahme vor. 
Der Übersichtlichkeit halber wird der Trace ܷܷ interner Signale im Folgenden nicht mehr 
geschrieben. Er kann als Teil des Traces ܱܱ angesehen werden.  
 
Zur Prüfung der Implementierbarkeit einer Integrationsannahme muss nachgewiesen werden, 
dass zu jedem Trace ܱܱ von Ausgabe- und internen Signalen ein Eingabetrace ܫܫ existiert, 
der ܣܫሺܫܫ, ܱܱሻ erfüllt. Dieser Existenznachweis lässt sich mit SAT-Beweisern nur unter zu-
sätzlichen Bedingungen an die Struktur von ܣܫ führen. Diese ergeben sich aus der Formulie-
rung der Integrationsannahmen in ITL, weil dort alle Integrationsannahmen so beschaffen 
sind, dass daraus eine Bedingung ܣܫ෪൫ܫܫሺ௧ሻ, ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯ abgelesen werden kann, die ver-
gangenen Werten der Eingabetraces und vergangenen oder aktuellen Werten der internen und 
Ausgabetraces den aktuellen Wert des Eingabetraces zuordnet. Die eigentliche Integrations-
annahme ergibt sich aus ܣܫ෪ durch 
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6-2 

,ܫܫሺܣܫ ܱܱሻ ൌ ሥ ,ሺ௧ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯
௧ஹ଴

 

 
ist. Dabei bezeichnet ܫܫሾ௡,௠ሿ die Liste der Werte ܫܫሺ௡ሻ, ܫܫሺ௡ାଵሻ, ܫܫሺ௡ାଶሻ bis ܫܫሺ௠ሻ.  
 
Dieses ܣܫ෪ gehört zu einer implementierbaren Integrationsbedingung, wenn jedes Element von 
 einen Wert ݅݅ gibt, mit ݐ taktweise bestimmt werden kann, wenn es also zu jedem Zeitpunkt ܫܫ
dem ܣܫ෪൫݅݅, ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯ erfüllt werden kann. Aber auch diese Forderung läßt sich noch 
nicht mit einfachen Mitteln prüfen. Abhilfe verspricht hier die weitere Aufteilung von ܣܫ෪ in 
Teilausdrücke ܣܫ෪௟, die jeweils für die Festlegung von nur einigen wenigen Eingangsvariablen 
zuständig sind, deren Trace mit ܫܫ௟ bezeichnet wird, wobei die ܣܫ෪௟ nur von solchen aktuellen 
Werten von Eingabesignalen abhängen dürfen, die von einem ܣܫ෪ఔ mit kleinerem Index festge-
legt wurden. Es sei also ܫܫ ൌ  ሺܫܫ଴, ,ଵܫܫ ,ଶܫܫ …  ௡ሻ undܫܫ
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,ሺ௧ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯ ൌ ሥ ෪௟ܣܫ ቀܫܫ௟
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௡

௟ୀ଴

 

 
Dabei bezeichnet ܫܫሾ଴,௟ିଵሿ

ሺ௧ሻ  die Liste ܫܫ଴
ሺ௧ሻ, ଵܫܫ

ሺ௧ሻ, ଶܫܫ
ሺ௧ሻ, … ௟ିଵܫܫ

ሺ௧ሻ .  
 
Auf der Basis dieser Zerlegung lässt sich ein erstes Implementierbarkeitskriterium angeben. 
Dazu sei eine Konstante ݉ defniert, die z.B. die größte Verzögerung bezeichnet, mit der ܣܫ෪ 
noch Signale auswertet. Bei der in Abschnitt 6.1.3 beispielhaft dargestellten Syntax der Integ-
rationsannahmen entspräche dies der maximalen Schachtelungstiefe der prev-Operatoren. Das 
Kriterium muss für alle ݈ א ሾ0, ݊ሿ geprüft werden.  
 
Es besteht aus einem Basisfall für ݐ א ሾ0, ݉ െ 1ሿ:  
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൭߷߷ሺܫܫሻ ר ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ଴

ר ሥ ෪௞ܣܫ ቀܫܫ௞
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ሧ ෪௟ܣܫ ቀ݅݅௟, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ

௜௜೗

 

 
und einem Fall für ݐ ൒ ݉: 
 
6-5 

൭ ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ௧ି௠

ר ሥ ෪௞ܣܫ ቀܫܫ௞
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ሧ ෪௟ܣܫ ቀ݅݅௟, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ

௜௜೗

 

 



110 
 

Diese Formeln können mit SAT bewiesen werden, wenn die Signale von ܫܫ௟ nur aus wenigen 
Bits bestehen, weil dann die Disjunktion auf der rechten Seite der Implikation überschaubar 
viele Terme enthält. Für breitere Variablen wird nachfolgend ein alternatives Implementier-
barkeitskriterium angegeben.  
 
Zur Prüfung der Bedingung 6-5 werden die Variablen relativ zu ݐ angelegt, sodass es einen 
Variablensatz für ܱܱሺ௧ሻ und ܫܫሺ௧ሻ gibt, einen anderen für ܱܱሺ௧ିଵሻ und ܫܫሺ௧ିଵሻ usf. bis zum letz-
ten Variablensatz, der für ܱܱሺ௧ିଶ௠ሻ und ܫܫሺ௧ିଶ௠ሻ steht. Frühere Elemente von ܫܫ und 
ܱܱ werden in Bedingung 6-5 nicht ausgewertet. 
 
Im Anhang wird nachgewiesen, dass dieses Kriterium für Integrationsannahmen in ITL tat-
sächlich die Existenz einer Ersatzschaltung sicherstellt. 
 
In der Praxis haben viele Integrationsannahmen eine Struktur, aus der sich eine einfachere 
Prüfung auf die Implementierbarkeit einer Integrationsannahme ergibt, die insbesondere auch 
dann anwendbar ist, wenn das Auffalten von ڀ ෪௟ܣܫ ቀ݅݅௟, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ௜௜೗  aus Be-
dingung 6-4 oder 6-5 zu einer Disjunktion zu groß würde. Die Anwendung des Kriteriums 
nach 6-4 und 6-5 kann mit dem alternativen Kriterium vermischt werden. 
 
Diese vereinfachte Prüfung ist auf solche ܣܫ෪௟ anwendbar, die aus der Konjunktion eines Cons-
traints der Form  
 

if ܿ௟ ቀ ܫሾ଴,௟ିଵሿ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫ ܱሾ଴,௧ሿቁ then ܫ௟

ሺ௧ሻ ൌ ௟ܨ ቀܫሾ଴,௟ିଵሿ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫ ܱሾ଴,௧ሿቁ else ܴ௟൫ ௟ܸ

ሺ௧ሻ൯ end if; 

und einer Determinierungsannahme der Form 
 

if ݃௟ ቀ ܫሾ଴,௟ିଵሿ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫ ܱሾ଴,௧ሿቁ then determined൫ܫ௟

ሺ௧ሻ൯ end if; 

bestehen. Dabei steht ܫ wie immer für den Trace der Eingabesignale des Moduls und ܱ für 
den Trace der internen und Ausgabesignale. ܴ௟, ܿ௟ und ݃௟ beschreiben Bedingungen, ܨ௟ einen 
Ausdruck, dessen Ergebnistyp mit dem Typ von ܫ௟ übereinstimmt, sodass die Gleichung im 
then-Zweig des Constraints immer erfüllt werden kann. Von welchen Signalwerten die Be-
dingungen und der Ausdruck abhängen dürfen, ist durch die Parameterlisten charakterisiert. 
 
Für die nachfolgenden Betrachtungen werden Indices und Parameterlisten von ݃, ܿ und ܨ 
unterdrückt, es wird lediglich ҧ݃, ܿҧ und ܨത geschrieben, wenn die Bedingungen auf ܫ ҧ und തܱ an-
gewandt werden. Dann besteht die Prüfung auf Implementierbarkeit wiederum aus einem Ba-
sisfall für ݐ א ሾ0, ݉ െ 1ሿ:  
 
6-6 

൭߷߷ሺܫܫሻ ר ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ଴

ר ሥ ෪௞ܣܫ ቀܫܫ௞
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ൫ܴሺܨሻ ר ሺሺ݃ ש ҧ݃ሻ ר ܿ ר ܿҧ ֜ ܨ ൌ  തሻ൯ܨ
 
und einem Fall für ݐ ൒ ݉: 
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6-7 

൭ ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ௧ି௠

ר ሥ ௞ܫܫ෪௞ቀܣܫ
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ቀܴሺܨሻ ר ൫ሺ݃ ש ҧ݃ሻ ר ܿ ר ܿҧ ֜ ܨ ൌ  ത൯ቁܨ
 
Diese Tests lassen sich mit SAT-Algorithmen prüfen, ohne dass die Formeln wie zuvor durch 
das Auffalten der Existenzbedingung anschwellen. Die zuvor gemachten Bemerkungen zur 
Wahl der Variablen gelten auch für Gleichung 6-7. Auch diese Implementierbarkeitsbedin-
gung wird im Anhang bewiesen.  
 
Als Beispiel soll das zweite Kriterium auf die ursprüngliche Integrationsannahme des Peri-
pherals des Beispiels aus Abschnitt 6.1.5 angewandt werden. Diese lautete 
 

integration_condition of peripheral is 
 
assume: 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 
 determined(rdy_i); 

 
guarantee: 
 … 

 
end integration_condition; 

Es ist also rdy_i die Variable, die von der Integrationsannahme festgelegt wird, ܴ ൌ 1, ݃ ൌ 1, 
ܿ ൌ ሺ݋_݊ݓ݋ ൌ 1ሻ und ݂ ൌ ݃) ሻ ist trivial, aberܨDie Prüfung von ܴሺ .݋_ݕ݀ݎ ש ҧ݃ሻ ר ܿ ר ܿҧ ֜
ܨ ൌ   ത wird zuܨ

 

ሺ݋_݊ݓ݋ ൌ ר 1 തതതതതതതതത݋_݊ݓ݋ ൌ 1ሻ ֜ ݋_ݕ݀ݎ ൌ  തതതതതതതത݋_ݕ݀ݎ
 
und diese Bedingung lässt sich auf freien Variablen nicht beweisen. Dies ist ein Hinweis dafür 
gewesen, dass die ursprüngliche Integrationsannahme aus Abschnitt 6.1.5 nicht implemen-
tierbar ist und so die vollständige Verifikation nicht geeignet ist, mit anderen vollständigen 
Verifikationen zusammengesetzt zu werden. 
 
Mit der verbesserten Integrationsannahme 
 

integration_condition of peripheral is 
 
assume: 

if own_o = '1' then rdy_i = rdy_o end if; 
 if own_o = '0' then determined(rdy_i) end if; 

 
guarantee: 
 … 

 
end integration_condition; 

 
ergibt sich als Hauptteil der Tests 6-6 und 6-7 
 

൫ሺ݋_݊ݓ݋ ൌ 0 ש തതതതതതതതത݋_݊ݓ݋  ൌ 0ሻ ר ݋_݊ݓ݋ ൌ ר 1 തതതതതതതതത݋_݊ݓ݋ ൌ 1൯ ֜ ݋_ݕ݀ݎ ൌ  തതതതതതതത݋_ݕ݀ݎ
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Dieser Test ist erfüllt, weil die linke Seite der Implikation immer verletzt ist. Daher ist die 
verbesserte Determinierungsannahme für die Verifikation des Beispiels in Abschnitt 6.1.5 
geeignet.  

6.2.4 Strukturelle Kompatibilität 
Die zweite Forderung an die Integrationsannahme verlangt strukturelle Kompatibilität mit der 
Schaltung. Zur Prüfung der strukturellen Kompatibilität wird zunächst der Graph ܭெ der von 
den Registerausgängen und Eingangssignalen ausgehenden kombinatorischen Abhängigkeiten 
einer Schaltung ܯ folgendermaßen bestimmt: Zunächst werden durch eine syntaktische Ana-
lyse Kandidaten ݏ ՜  von potentiellen kombinatorischen Abhängigkeiten zwischen einem ݑ
Registerausgang oder Eingangssignal ݏ und einem Ausgangs- oder internen Signal ݑ be-
stimmt. Diese werden dann auf einem durch zwei Instanzen ܯ und ܯഥ  der zu untersuchenden 
Schaltung gebildeten Modell daraufhin untersucht, ob die Eigenschaft  
 

property check_dependency is 
assume: 

at t:  <ݒ ൌ   ҧ> für alle Eingangssignale undݒ
Zustandssignale ݒ mit Ausnahme von ݏ; 

prove: 
 at t:  ݑ ൌ  ;തݑ
end property;  

fehlschlägt. Wenn sie fehlschlägt, gehört die kombinatorische Abhängigkeit ݏ ՜  .ெܭ zu ݑ
 
Ferner wird der Graph ܭூ஺ der kombinatorischen Abhängigkeiten in einer Ersatzschaltung 
von ܣܫ folgendermaßen abgeschätzt: Wenn im ITL-Text von 
෪௟ܣܫ ቀܫܫ௟

ሺ௧ሻ, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ ein Ausgangs- oder internes Signal ݋ zum Zeitpunkt ݐ 

referenziert wird, wird für jedes Signal ݅, das durch ܫܫ௟
ሺ௧ሻ beschrieben wird, die kombinatori-

sche Abhängigkeit ݋ ՜ ݅ zu ܭூ஺ hinzugefügt. Ferner wird auch für jedes Signal ଓ̂, das durch 
den Trace ܫܫሾ଴,௟ିଵሿ beschrieben wird, und das in ܣܫ෪௟ ቀܫܫ௟

ሺ௧ሻ, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ ebenfalls 

zum Zeitpunkt ݐ ausgewertet wird, und für jedes Signal ݅, das durch ܫܫ௟
ሺ௧ሻ beschrieben wird, 

die kombinatorische Abhängigkeit ଓ̂ ՜ ݅ zu ܭூ஺ hinzugefügt. ܭூ஺ besteht letztendlich aus 
allen kombinatorischen Abhängigkeiten, die sich aufgrund dieser Überlegungen für eines der 
ூ஺ kann es aufgrund der Abhängigkeiten ଓ̂ܭ ෪௟ ergeben. Inܣܫ ՜ ݅ zwischen Eingangssignalen 
durchaus längere Pfade aus mehreren kombinatorischen Abhängigkeiten geben und damit 
mehr kombinatorische Abhängigkeiten von Ausgabe- zu Eingabesignalen, als nur die aufge-
sammelten oben dargestellten ݋ ՜ ݅. 
 
Die kombinatorischen Abhängigkeiten in ܭூ஺ spiegeln die Situation der Ersatzschaltung wi-
der, die im Anhang zum Nachweis der Implementierbarkeit von ܣܫ angegeben ist. Dabei ist es 
ausreichend, wenn ܭூ஺ nur Abhängigkeiten zwischen Signalen einer der beiden Instanzen des 
Modellpaares ܯܯ enthält. Dies ist aus Symmetriegründen genug, denn mit jeder kombinato-
rischen Abhängigkeit തܽ ՜ തܾ ist auch ܽ ՜ ܾ eine kombinatorische Abhängigkeit in der Ersatz-
schaltung. Ferner ist jede gemischte Abhängigkeit in der Ersatzschaltung von der Form തܽ ՜ ܾ 
oder ܽ ՜ തܾ die Folge einer Determinierungsannahme, die dann auch zur Abhängigkeit ܽ ՜ ܾ 
führt.  
 
Daher ist es ausreichend, bei der Prüfung der strukturellen Kompatibilität zwischen einer 
Schaltung und seiner Integrationsannahme nur den einfachen Variablensatz in ܭெ und ܭூ஺ zu 
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untersuchen. Für die Untersuchung wird der Graph mit der Kantenmenge ܭ ൌ ூ஺ܭ ׫  ெ aufܭ
Zyklen untersucht. Wenn er zyklenfrei ist, sind ܣܫ und ܯ strukturell kompatibel.  

6.2.5 Plausibilitätskriterien über Constraints und Determinierungsan-
nahmen in ABFV und vollständiger Verifikation 

Dieser Abschnitt stellt zwei Forderungen an Integrationsbedingungen auf, die erfüllt sein 
müssen, damit die Integrationsbedingungen zur untersuchten Schaltung passen. Die eine Be-
dingung fordert die Implementierbarkeit der Integrationsbedingung, die andere fordert struk-
tureller Kompatibilität zwischen der Integrationsbedingung und der Schaltung. Die Imple-
mentierbarkeit der Integrationsbedingung lässt sich unabhängig von der Schaltung prüfen, die 
Strukturbedingung erfordert die Kenntnis der Schaltung, allerdings in einem recht geringen 
Rahmen.  
 
Plausibilitätsbedingungen über die Voraussetzungen der Verifikation spielen auch bei der 
ABFV eine Rolle. Dort sind diese Voraussetzungen nur durch die Menge der Constraints ge-
geben, unter denen verifiziert wird. Determinierungsannahmen gehören nicht zum Arsenal der 
ABFV.  
 
Bei der ABFV sind die Plausibilitätsbedingungen als Hilfestellung dagegen gedacht, dass 
ungeeignete Constraints eine Verifikation entwerten. Durch eigentlich kleine Fehler im Con-
straint werden weniger Eingaben zugelassen als der Benutzer eigentlich will. Dadurch verein-
facht sich die Verifikation: Die Assertions lassen sich leichter beweisen, und meist wiegt sich 
der Benutzer im falschen Glück. Denn die Entwertung der Verifikation fällt nicht auf, weil 
Constraints die einzigen Objekte bei einer Verifikation sind, die nicht hinterfragt werden. Um 
dem zu begegnen, sind Plausibilitätstests über die Constraints entwickelt worden. Diese Plau-
sibilitätstests prüfen, ob die Constraints in sich selbst widersprüchlich sind. Diese Prüfung 
besteht in dem Beweis einer Implikation der Form 
 

ෑ ݏݐ݊݅ܽݎݐݏ݊݋ܥ  ֜  ݁ݏ݈݂ܽ
 
Wenn sich dieser Beweis führen lässt, sind die Constraints in sich widersprüchlich und daher 
ungeeignet. Wenn der Beweis zu Gegenbeispielen führt, werden die Constraints akzeptiert. 
 
Dabei werden die Variablen der Constraints zunächst als freie Variablen betrachtet. In diesem 
Fall werden Widersprüche entdeckt, die sich ausschließlich aus dem Zusammenspiel der 
Constraints ergeben. In einem zweiten Durchgang wird dem Plausibilitätstest die zu untersu-
chende Schaltung unterlegt. Wenn dann die Implikation bewiesen wird, ist ein Widerspruch 
zwischen den Constraints und der Schaltung identifiziert worden.  
 
Wenn ein Plausibilitätstest fehlschlägt, wünschen Benutzer Diagnoseunterstützung. Diese ist 
bei dem in der ABFV üblichen Plausibilitätstest nicht leicht zu generieren, weil sich das Prob-
lem ja gerade aus dem Zusammenwirken von Einzelbedingungen ergibt, die jede für sich ge-
nommen meist harmlos sind.  
 
Die Prüfung der Constraints auf Widerspruchsfreiheit ist aber nur ein grober Test, der nur 
besonders krasse Fälle schlechter Constraints identifiziert. Dieser Test gibt sich schon zufrie-
den, wenn die Constraints im Verein mit der Schaltung auch nur einen einzigen Eingabetrace 
zulassen. Selbst wenn ein reaktiver Constraint das Ausgabeverhalten einer Schaltung verse-
hentlich sehr stark einschränkt, wird dies von diesem groben Test meist nicht identifiziert. 
 



114 
 

Die hier vorgestellten Tests auf Implementierbarkeit und strukturelle Kompatibilität sind hin-
gegen viel kritischer. Ihre Formulierung hier für Integrationsannahmen ist dem Fokus dieser 
Arbeit geschuldet. Sie lassen sich aber ohne weiteres auch an die Bedürfnisse von ABFV an-
passen, dann müssen eben allein die Constraints implementierbar sein und mit einer Instanz 
der Schaltung strukturell kompatibel sein.  
 
Damit werden zumindest alle Situationen identifiziert, in denen es auch nur einen Trace der 
Ausgabesignale gibt, zu dem der Constraint keinen Eingabetrace zulässt. Ein solche Ausga-
betrace kann vorteilhaft als Gegenbeispiel ausgegeben werden. 
 
Damit sind Constraints, die die hier vorgeschlagenen Tests erfüllen, bereits frei von Wider-
sprüchen in sich. Der vorgeschlagene Test identifiziert also alle fehlerhaften Constraints, die 
auch die übliche Widerspruchsuntersuchung auf freien Variablen zurückweisen würde.  
 
Aber es kommt noch besser. Durch den strukturellen Abgleich wird nämlich auch sicherge-
stellt, dass sich zu jedem Zeitpunkt ein Eingabewert finden lässt, der den Constraint erfüllt 
und in die Schaltung eingegeben werden kann. Folglich ist sogar sichergestellt, dass Cons-
traints, die die hier vorgeschlagenen Tests erfüllen, auch unter Berücksichtigung der Schal-
tung widerspruchsfrei sind. Bei den hier vorgeschlagenen neuen Plausibilitätstests wird die 
Schaltung selbst zwar nur im Hinblick auf ihre kombinatorischen Pfade untersucht. Aber die-
se Untersuchung ist ausreichend, um jeden Constraint als ungeeignet zurückzuweisen, der von 
der üblichen Untersuchung unter Berücksichtigung der Schaltungsfunktion auch zurückge-
wiesen würde.  
 
Alles in allem sind die hier vorgestellten Tests attraktive Alternativen zu heute durchgeführ-
ten Plausibilitätstests auf Constraints. Über die detailliertere Untersuchung hinaus erlauben sie 
auch wesentlich detailliertere Diagnoseverfahren, weil einerseits die ITL-Zeilen farblich mar-
kiert werden können, bei denen ein Problem auftritt, und andererseits auch ein Ausgabetrace 
berechnet werden kann, bei dem sich das Problem ergibt. Wenn sogar die detaillierteren Tests 
im zweiten Teil von Abschnitt 6.2.3 durchgeführt werden, ergeben sich noch wesentlich ge-
nauere Diagnosemöglichkeiten.  

6.3 Zusammenfügen vollständiger Verifikationen 

6.3.1 Kompositionale vollständige Verifikation und Assume-Guarantee-
Reasoning 

Die Verschaltung von Komponenten wird in vielen Ansätze zur Modellierung digitialer Funk-
tionalität behandelt, wie etwa die ASMs [Börger/Stärk 2003], TLT [Cuellar/Huber 1995], 
TLA[Lamport 1994], oder UML [Broy/Rumpe 2007]. Entsprechende Arbeiten  werden unter 
dem Schlagwort Assume-Guarantee-Reasoning zusammengefasst [Abadi/Lamport 1995]. Sie 
haben auch Konsequenzen für reaktive Constraints über die Umgebung des Modells [Broy 
1994].  
 
Assume-Guarantee-Reasoning geht üblicherweise von Moore-Automaten aus, d.h. Automaten 
ohne direkte Abhängigkeit zwischen Ausgängen und Eingängen. Um dann zu begründen, dass 
auch der Verbund von richtig funktionierenden Moore-Automaten ܯଵ und ܯଶ ebenfalls im-
mer richtig funktioniert, wird angenommen, dass er irgendwann falsch funktioniere. Dann 
muss es einen ersten Zeitpunkt geben, zu dem die Fehlfunktion in einem der beiden Kompo-
nenten auftritt. Die Fehlfunktion kann aber nur auftreten, wenn sich vorher die andere Kom-
ponente nicht mehr richtig verhalten hat, und das steht dann im Gegensatz zu der Annahme 
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darüber, dass der früheste Zeitpunkt der Fehlfunktion betrachtet worden war. Also funktio-
niert der Verbund aus ܯଵ und ܯଶ korrekt.  
 
Im Unterschied dazu betrachtet die vollständige Verifikation hauptsächlich Operationsauto-
maten, für die es geradezu ein Hauptmerkmal ist, dass die Ausgangssignale während einer 
Operation durch das Eingabeverhalten gesteuert werden. Die Operations- und Transaktionsau-
tomaten sind also gerade keine Moore-Automaten, sodass auf sie die übliche Argumentation 
des Assume-Guarantee-Reasonings nicht direkt anwendbar ist. Trotzdem kommt die nachfol-
gend vorgestellte Theorie ohne Einschränkungen über die Gestalt der Operations- und Tran-
saktionsautomaten aus, weil die Problematik auf die der Verifikation unterliegenden Schal-
tungen zurückgespielt werden konnte. Deren übliche synchrone digitale Automatendarstel-
lungen sind zwar auch noch keine Moore-Automaten, denn das würde kombinatorische Ab-
hängigkeiten zwischen Ein- und Ausgangssignalen verbieten. Aber unter Ausnutzung der 
Forderung, dass die Schaltungen keine kombinatorischen Schleifen enthalten dürfen, lässt 
sich ein auf Kausalität beruhendes verfeinertes Zeitmodell definieren, auf das dann endlich 
die übliche Assume-Guarantee-Argumentation angewandt werden kann. Diese kann ihrerseits 
wieder auf die Operationsautomaten übertragen werden, weil diese gegen die RTL-
Beschreibung bewiesen wurden.  
 
Überhaupt ergeben sich Unterschiede zu den oben erwähnten digitalen Modellierungsverfah-
ren, weil hier Schaltungen verifiziert werden sollen. Dafür muss natürlich auch die Funktiona-
lität modelliert werden, wofür bei den Transaktionsautomaten eine Zeitabstraktion gewählt 
wurde, die von der transaktionsbasierten Simulation inspiriert ist, durch die mehrere Takte zu 
einem abstrakten Zeitschritt zusammengefasst werden. Über die Modellierung hinausgehend 
gibt es aber Integrationsbedingungen, die nach der Kategorisierung bei [Broy/Rumpe 2007] 
als Interface-Beschreibungen anzusehen sind, und eben mit den Integrationsbedingungen auch 
Auskunft über den Verifikationscode geben.  
 
Eine weitere Eigenart der hier vorgestellten Theorie ist es, dass sie angewendet werden kann, 
wenn eine Verifikationsaufgabe in die Verifikation mehrerer Cluster zerlegt werden soll, und 
wenn diese Cluster auch noch zyklisch untereinander verbunden sind. Dabei wird nicht gefor-
dert, dass das Modell in die einzelnen Cluster zerfallen muss, wie es etwa [Abadi/Lamport 
1995] nahelegt. Statt dessen müssen nur einzelne Signale geschnitten werden, d.h. durch pri-
märe Ein- und Ausgänge ersetzt werden. Dabei soll ein zyklenfreier Abhängigkeitsgraph der 
Cluster entstehen. Die Cluster dürfen aber sozusagen in der Gegenrichtung verbunden blei-
ben. Dies vereinfacht die Verifikation teilweise erheblich, wie Abschnitt 3.5.7 verdeutlicht.  

6.3.2 Voraussetzungen für das Zusammensetzen vollständiger Verifika-
tionen 

Ausgangspunkt der Untersuchungen ist wie in Abbildung 19 eine Schaltung ܯ, die aus Blö-
cken ܯ௝ zusammengesetzt ist, wobei jeder Block für sich vollständig verifiziert ist mit lokalen 
Integrationszusicherungen ܥܫ௝ und lokalen Integrationsannahmen ܣܫ௝. 
 
 sowie eine eigene implementierbare ,ܥܩ habe eine eigene globale Integrationszusicherung ܯ
globale Integrationsannahme ܯ .ܣܩ und ܣܩ seien auch strukturell kompatibel entsprechend 
Abschnitt 6.2.4. 
 
Dieses Kapitel soll Auskunft darüber geben, unter welchen Bedingungen ܯ durch die Verei-
nigungsmenge der Eigenschaften der  ܯ௝ vollständig verifiziert ist mit der globalen Integrati-
onsannahme ܣܩ und der globalen Integrationszusicherung ܥܩ. 
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Die Eingangssignale der ܯ௝ seien aufgeteilt in primäre Eingangssignale der Gesamtschaltung, 
die den Trace ܫ bilden und Eingangssignale, die von Ausgabesignalen anderer Blöcke ver-
sorgt werden. Diese Verbindungsstruktur sei durch Signale gegeben, die im Trace ܺ zusam-
mengefasst werden, und von denen nur eine Auswahl zum Block ܯ௝ führt. Falls ein Block 
mehrere Eingänge anderer Blöcke treibt, gibt es in ܺ entsprechend mehrere Signale und die 
Integrationszusicherung des treibenden Blocks wird durch eine Bedingung ergänzt, die ver-
langt, dass die Signale gleich sind.  
 
Die Ausgabesignale der ܯ௝ seien entsprechend aufgeteilt in primäre Ausgabesignale, die zu-
sammen den Trace ܱ bilden, und in eine Auswahl der Verbindungsstruktursignale von ܺ. 
Solange die Schaltung entlang der in Abbildung 19 angedeuteten Linie zerschnitten ist, wird 
jedes ܯ௝ separat betrachtet, und die Verbindungsstruktursignale bilden einen Trace ܺ° von 
Ausgangssignalen und einen Trace ܺԢ von Eingangssignalen.  
 
Durch die Verschaltung werden die lokalen Ein- und Ausgabesignale von ܺ° und ܺԢ zu inter-
nen Signalen, die den Trace ܺ bilden. Die Gesamtfunktion von ܯ ergibt sich dann durch 
 

,ܫሺܯ ܷ, ܺ, ܱሻ ൌ  ሥ ,ܫ௝ሺܯ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ
௝

 

 
Dabei soll ܷ der Trace aus allen internen Signalen der ܯ௝ sein.  
 
Auf die oben beschriebenen Weise sind also die Signale in den Eigenschaftsmengen ௝࣪ der ܯ௝ 
bereits so umbenannt, dass sie auch die Verbindungsstruktur repräsentieren. Die ܯ௝ seien ent-
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Abbildung 19: Zusammensetzen vollständiger Verifikationen 
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sprechend der Integrationsannahmen ܣܫ௝ und der Integrationszusicherungen ܥܫ௝ vollständig 
verifiziert.  
 
Damit die Gesamtschaltung vollständig durch ڂ ௝࣪௝  verifiziert ist unter der Integrationsan-
nahme ܣܩሺܫܫ, ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ und mit der Integrationszusicherung ܥܩሺܫܫ, ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ müssen 
folgende Voraussetzungen eingehalten werden: 
 
Voraussetzung 1 verlangt, dass der Gesamtgraph aller kombinatorischen Abhängigkeiten der 
Gesamtschaltung und der lokalen sowie der globalen Integrationsannahmen ீܭ஺ ׫ ெܭ ׫
ڂ   .ூ஺ೕ frei ist von kombinatorischen Schleifenܭ
 
Voraussetzung 2 verlangt, dass die globale Integrationsannahme ܣܩሺࡵࡵ, ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ imple-
mentierbar ist und ܫܫ beschränkt. Außerdem müssen die ܣܫ௝ሺࡵࡵ, ,ᇱࢄࢄ ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ imple-
mentierbare Integrationsannahmen sein, die ܫܫ und ܺܺᇱ beschränken. Der Fettdruck bei im-
plementierbaren Integrationsannahmen soll die Traces herausheben, die von der Integrations-
annahme eingeschränkt werden, die also Ausgangssignale der Ersatzschaltungen sein dürfen.  
 
Voraussetzung 3 verlangt, dass die globale Integrationsannahme ܣܩሺࡵࡵ, ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ auf frei-
en Variablen nur solche Traces ܫܫ zulassen darf, die auch von den lokalen Integrationsannah-
men ܣܫ௝ zugelassen werden, d.h. 
 

,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ ֜ ሧ ሥ ,ࡵࡵ௝ሺܣܫ ,ᇱࢄࢄ ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ
௝௑௑ᇱ

 

 
 
Voraussetzung 4 verlangt, dass auf freien Variablen die lokalen Integrationsannahmen durch 
die lokalen Integrationszusicherungen und die globale Integrationsannahme durch 
 

,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ°, ܱܱሻ ר ,ࡶࡶሺܣܩ ܷܷ, ܺܺԢ, ܱܱሻ ר ሥ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺᇱ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ
௝

֜ ሥ ,ࡶࡶ௝ሺܣܫ ,°ࢄࢄ ܷܷ, ܱܱ ܺܺᇱሻ
௝

 

 
gerechtfertigt werde, d.h. dass die Integrationszusicherungen die Integrationsannahmen impli-
zieren müssen. Dabei bezeichnet ܬܬ einen Trace von Kopien der Variablen aus ܫܫ. 
 
Voraussetzung 5 verlangt, dass die globale Integrationszusicherung eine Folge der lokalen 
Integrationszusicherungen und der globalen Integrationsannahme sein muss, dass also wiede-
rum auf freien Variablen 

 
,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ ר ሥ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ

௝

֜ ,ܫܫሺܥܩ ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ 

 
gelten soll. 
 
Wenn die Voraussetzungen 1 bis 5 erfüllt sind, ist die Vereinigungsmenge ڂ ௝࣪௝  der Eigen-
schaftsmengen der Teilblöcke vollständig und verifiziert ܯ. Dies wird im Anhang in voller 
Allgemeinheit bewiesen.  
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6.3.3 Prüfung der Voraussetzungen 
Wie die Voraussetzungen 1 und 2 geprüft werden, wurde im Abschnitt 6.2 detailliert be-
schrieben. Die Voraussetzungen 4 und 5 sind offensichtliche SAT-Anwendungen.  
 
Es bleibt zu klären, wie die Existenzaussage der Voraussetzung 3 zu untersuchen ist. In der 
Praxis sind die einzelnen Interfaces eines Blocks meist unabhängig voneinander, und die Sig-
nale von ܫܫ bilden ein solches Interface. Es steht also zu erwarten, dass sich von jedem ܣܫ௝ ein 
Konjunkt ܣܫ௝

ூூ über die Signale von ܫܫ abspalten läßt, das unabhängig ist von ܺܺᇱ, d.h. 
 

,ࡵࡵ௝ሺܣܫ ,ᇱࢄࢄ ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ ൌ ௝ܣܫ
ூூሺࡵࡵ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ ר ௝ܣܫ

௑௑ᇲሺܫܫ, ,ᇱࢄࢄ ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ 
 
In diesem Fall reduziert sich dann die Prüfung der Voraussetzung 3 auf die durch SAT leicht 
zu bewältigende Implikation  
 

,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ, ܱܱሻ ֜ ሥ ௝ܣܫ
ூூሺࡵࡵ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ

௝

 

6.3.4 Rolle der Kommunikationsinfrastruktur 
Bei der Auswahl von IP-Blöcken steht meist noch nicht fest, wie genau die Blöcke verschaltet 
werden sollen. Entsprechend wird nur für ausgewählte Verbindungen geprüft, ob die beteilig-
ten Blöcke miteinander kommunizieren können. Welche Blöcke dabei in die Untersuchung 
einbezogen werden, hängt von der beabsichtigten Kommunikation ab. Punkt-zu-Punkt-
Verbindungen benötigen nur zwei Blöcke, wenn aber Blöcke über ein Bussystem kommuni-
zieren sollen, dann werden alle Blöcke des Bussystems verschaltet werden. Wenn das Bussys-
tem später noch passend zu den Blöcken entwickelt werden soll, kann es zunächst durch eine 
einfache Struktur ersetzt werden. Diese Struktur muss nicht besonders effiziente Kommunika-
tion ermöglichen, sondern nur die protokollgerechte Kommunikation aller Beteiligter. Eine 
Busmatrix mit mehreren parallelen Möglichkeiten zum Verbindungsaufbau muss beispiels-
weise nicht entwickelt werden, bevor die Kompatibilität von IP-Blöcken geprüft werden kann, 
es reicht auch eine einfache Verbindungsstruktur. Genauso wenig ist es erforderlich, Flip-
Flops zur Laufzeitsynchronisation bei physikalisch langen Bussen schon eingeführt zu haben. 
Sofern eine leistungsfähige Businfrastruktur erst nach der Auswahl der IP-Blöcke entwickelt 
werden soll, reicht für den Kompatibilitätstest eine einfache Struktur. Wenn sich die Blöcke 
als kompatibel erweisen, wird sich die Businfrastruktur später passend dazu entwickeln las-
sen. 
 
Vorteilhaft ist es, wenn die Businfrastruktur selbst ein IP-Block ist. In diesem Fall ist dieser 
IP-Block genauso eines der ܯ௝ wie jeder andere IP-Block auch. In diesem Fall wird es beson-
ders einfach, wie die Variablen ܺܺ im Abschnitt 6.3.2 die Verschaltung der Blöcke darstellen 
müssen. Denn durch die Verwendung eines IP-Blocks als Kommunikationsinfrastruktur redu-
ziert sich die Verdrahtung, die beim formalen Kompatibilitätstest untersucht werden muss, auf 
Punkt-zu-Punkt-Verbindungen jedes IP-Blocks zu dem IP-Block für die Kommunikationsin-
frastruktur.  
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6.4 Zerlegen vollständiger Verifikationen  

6.4.1 Zerlegen einer Verifikationsaufgabe in Cluster 
In diesem Abschnitt geht es um die vollständige Verifikation einer im Ganzen konzipierten 
und entwickelten Schaltung, die beispielsweise einer der Blöcke ist, die mit den zuvor darges-
tellten Verfahrensweisen zu einem SoC zusammengefügt werden.  
 
Wie bereits in Abschnitt 3.5.6 angesprochen, lassen sich solche Schaltungen in vielen Fällen 
nicht durch einen einzelnen Operationsautomaten beschreiben. Statt dessen müssen die Schal-
tungen in Teilen betrachtet werden, die Cluster genannt werden, und die ihrerseits durch je-
weils einen Operationsautomaten beschrieben werden. Die Gesamtfunktion solcher Schaltun-
gen ergibt sich also durch mehrere Ketten von Operationseigenschaften, die nebenläufig ne-
beneinander herlaufen, und über Signale miteinander verbunden sind. Entsprechend haben die 
einzelnen Cluster Eingangs- und Ausgangssignale, die aber im Kontext der Gesamtschaltung 
interne Signale sind.  
 
Im Prinzip wäre es möglich, die Cluster jeweils isoliert zu untersuchen. Dazu könnten aus 
dem RTL Automaten gebildet werden, deren Eingangs- und Ausgangssignale jeweils mit den 
Ein- und Ausgängen der Cluster übereinstimmen. Die Schaltung zerfällt damit gleich einem 
Puzzle in Einzelteile, die ihrerseits vollständig verifiziert werden, und deren Verifikationen 
nach den Regeln aus Abschnitt 6.3.2 zu einer vollständigen Verifikation der Ausgangsschal-
tung zusammengefügt werden.  

6.4.2 Vorteile von Modellen mit mehreren Clustern 
In vielen Fällen ist es aber nicht erforderlich, die Cluster vollständig zu isolieren. Ein Beispiel 
dafür ist in Abbildung 20 angegeben. In diesem Beispiel können die Beweise der Operations-
eigenschaften für ܯଵ und ܯଶ auf dem Gesamtmodell der Schaltung durchgeführt werden. Es 
braucht nur ܥܫଵ ֜  ଶ vorausgesetzt zu werden, damit die Argumentation aus Abschnitt 6.1.4ܣܫ
angewendet werden kann, um nachzuweisen, dass die Eigenschaftsmengen für ܯଵ und ܯଶ 
zusammen eine vollständige Verifikation der Gesamtschaltung darstellen. Es ist dabei nicht 
einmal erforderlich, dass ܣܫଶ implementierbar ist oder dass ܣܫଶ und ܯଶ strukturell kompatibel 
sind.  

 
Wenn die Cluster nicht komplett separiert werden, gibt es Ein- und Ausgangssignale eines 
Clusters, die interne Signale des untersuchten Modells sind. Solche Ein- und Ausgangssignale 
werden als intern bezeichnet, im Gegensatz zu den echten Ein- und Ausgangssignalen, die als 
primär bezeichnet werden. Wenn das Interface eines Clusters im Mittelpunkt steht, ohne dass 
zwischen primären und internen Signale unterschieden wird, wird von lokalen Ein- und Aus-
gängen des Clusters gesprochen. In Abbildung 20 sind die Signale 2݃݅ݏ interne Eingangssig-
nale des Clusters ܯଶ und interne Ausgangssignale von ܯଵ. Die lokalen Ein- und Ausgabesig-
nale von ܯଶ sind 2݃݅ݏ und 3݃݅ݏ.  
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Abbildung 20: Eingangssignale eines Clusters als interne Signale 
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Als lokale Constraints werden Bedingungen über die lokalen Eingangssignale bezeichnet, die 
für die Verifikation des einzelnen Clusters die Rolle von Constraints einnehmen, also nicht 
während der vollständigen Verifikation des Clusters hinterfragt werden. Aus dem Blickwinkel 
der gesamten Verifikation werden die lokalen Constraints durch Assertions der Nachbarmo-
dule und globale Constraints der Gesamtverifikation entlastet. Analog zu den lokalen Cons-
traints gibt es lokale Determinierungsannahmen über die lokalen Eingangssignale. Diese loka-
len Constraints und Determinierungsannahmen formen die Integrationsannahme eines Clus-
ters. In Abbildung 19 besteht ܣܫଶ aus lokalen Constraints und Determinierungsannahmen, 
aber die Constraints in ܣܫଶ sind eigentlich Assertions, die unter Verwendung von ܯଵ bewie-
sen werden können. 
 
Es ist vorteilhaft, die Cluster einer vollständigen Verifikation nicht zu separieren, denn das 
spart Verifikationsaufwand. Der Cluster ܯଵ in Abbildung 19 sorgt beispielsweise dafür, dass 
 ଵ tatsächlich produzieren kann. Da die Verifikation mit IPCܯ ଶ nur solche Traces erhält, dieܯ
durchgeführt wird, gehören dazu zwar auch solche Traces, die sich von unerreichbaren Zu-
ständen in ܯଵ aus ergeben, aber dennoch bedeutet dies eine Einschränkung des Verhaltens 
von 2݃݅ݏ. Diese Einschränkung macht die Verifikation von ܯଶ leichter, ohne dass diese Ein-
schränkung in ܥܫଵ oder ܣܫଶ explizit gemacht werden müßte.  
 
Wären ܯଵ und ܯଶ nicht verbunden, und 2݃݅ݏ primäre Eingänge eines Modells, das nur ܯଶ 
umfaßt, dann müßten diese Einschränkungen explizit formuliert werden. Dabei ist das Proto-
koll des internen Interfaces zwischen ܯଵ und ܯଶ meist nicht standardisiert, sodass die Identi-
fikation der Protokollbedingungen eine aufwändige Arbeit werden kann. Immerhin müssen 
Bedingungen identifiziert werden, die stark genug sind, dass die Beweise der Operationsei-
genschaften über ܯଶ geführt werden können und schwach genug sind, um selbst auf ܯଵ be-
wiesen zu werden. Diesen Kompromiss zu finden, kann bereits dann schwer sein, wenn ܯଵ 
und ܯଶ fehlerfrei sind. Wenn aber zudem auch noch ܯଶ einen Schaltungsfehler hat, der nur 
bei Nutzung eines bestimmten Protokollfeatures auftritt, dann wird die Situation schwer 
durchschaubar und der Benutzer wird versucht sein, das Protokollfeature abwechselnd ein- 
und auszubauen, je nachdem, ob gerade ܯଵ oder ܯଶ verifiziert wird. Solange ܯଵ und ܯଶ ver-
bunden sind, brauchen viele Bedingungen des Protokolls nicht explizit formuliert werden, und 
das spart Aufwand.  

enable_i

sig_o

a

bCluster M1

Cluster M2

Resetwert = '0'

Resetwert = '1'

 
Abbildung 21: Zyklische Abhängigkeit von Clustern 
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6.4.3 Notwendigkeit primärer Ein- und Ausgangssignale 
Leider lässt sich die Begründung für die Vollständigkeit der Verifikation der Schaltung aus 
Abbildung 19 nicht ohne weiteres auf Schaltungen übertragen, bei denen die Cluster zyklisch 
verschaltet sind. Ein Beispiel für die Verifikationslücken, die dann auftreten können, zeigt das 
Beispiel in Abbildung 21. Dort sind zwei Cluster gegeben, die jeweils vor allem aus einem 
Flip-Flop mit Enable bestehen. Wenn das Enable-Signal den Wert '1' hat, speichern die Flip-
Flops den Wert des Dateneingangssignals ab, andernfalls behalten sie den bereits gespeicher-
ten Wert.  
 
Cluster ܯଵ läßt sich vollständig verifizieren unter der Integrationsbedingung 

 
integration_condition of M1 is 
 
assume: 

determined(a); 
determined(enable_i); 
prev(reset) or prev(a) /= a;  

 
guarantee: 
 determined(b); 
 prev(reset) or prev(b) /= b;  
 determined(sig_o); 
 sig_o = '1'; 
 
end integration_condition; 
 

Die Operationseigenschaft dazu ist 
 

property m1_op is 
dependencies: constraints_from_integration_assumption, no_reset; 
assume: 
 at t:    b = '1'; 
prove: 
 at t+1:   b = '0'; 
 at t+2:   b = '1'; 
 during [t+1, t+2]: sig_o = '1'; 
end property; 
 

Diese Eigenschaft lässt sich auf dem Gesamtmodell beweisen. Weil der Constraint den Aus-
gang ܽ des Flip-Flops aus ܯଶ beschränkt, verlangt der Constraint implizit, dass das Enable-
Signal '1' sein soll, sobald der Reset inaktiv wird. Daher werden die Registerwerte tatsächlich 
immer weitergeschoben, sodass sich der mit der Operationseigenschaft behauptete Wechsel 
der Werte tatsächlich einstellt und somit auch die Assertion der Integrationszusicherung be-
wiesen ist.  
 
Analog dazu kann ܯଶ unter der Integrationsbedingung  
 

intergration condition of M2 is 
 
assume: 

determined(b); 
determined(enable_i); 
prev(reset) or prev(b) /= b;  

 
guarantee: 
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 determined(a); 
 prev(reset) or prev(a) /= a;  
 
end integration_condition; 
 

vollständig bewiesen werden.  
 
Aber aus diesen beiden vollständigen Verifikationen darf nicht gefolgert werden, dass nun die 
Gesamtschaltung die Integrationsbedingung 
 

integration_condition of M is 
 
assume: 
 determined(enable_i); 
 
guarantee: 
 determined(sig_o); 
 sig_o = '1'; 
 
end integration_condition; 
 

erfüllt, denn dies wäre offensichtlich falsch: sig_o ist direkt mit enable_i verbunden und enab-
le_i ist nicht beschränkt. Daher kann sig_o auch '0' werden.  
 
Dabei erfüllen die Integrationsbedingungen von ܯଵ und ܯଶ sogar fast alle Voraussetzungen 
für das Zusammensetzen vollständiger Verifikation aus Abschnitt 6.3.2. Die einzige Ausnah-
me besteht darin, dass in Abschnitt 6.3.2 vorausgesetzt war, dass die IP-Blöcke auf separaten 
Modellen vollständig verifiziert wurden. Tatsächlich lassen sich die Eigenschaften nicht mehr 
beweisen, wenn die Cluster ܯଵ und ܯଶ in separaten Modellen verifiziert werden, in denen ܽ 
und ܾ primäre Ein- und Ausgangssignale sind. Entsprechend stimmen die Integrationsbedin-
gungen von ܯଵ und ܯଶ nicht mehr und die globale Integrationsbedingung kann nicht mehr 
daraus gefolgert werden.  

6.4.4 Anpassung des Modells auf der Basis des Clustergraphen 
Die für diese Arbeit entwickelte Theorie der kompositionalen vollständigen Verifikation weist 
einen Mittelweg zwischen dem Wunsch, Aufwand dadurch zu sparen, dass mehrere Cluster 
im -  der jeweiligen Verifikation unterliegenden - Modell der Schaltung verbunden bleiben, 
und der Notwendigkeit, die Cluster in separaten Modellen zu untersuchen, die durch das Ge-
genbeispiel im vorigen Abschnitt 6.4.3 illustriert wurde. 
 
Dieser Mittelweg besteht darin, Modelle zu erlauben, in denen mehrere Cluster durch interne 
Signale verbunden sein dürfen, in denen die Cluster aber nicht zyklisch voneinander abhängen 
dürfen. 
 
Um eine solche Verifikation einzurichten, wird zunächst der Clustergraph aufgestellt. In die-
sem Graph sind die Cluster Knoten, die durch gerichtete Kanten verbunden werden. Die Kan-
ten führen von einem Cluster zu einem anderen, wenn es ein lokales Ausgabesignal des ersten 
Clusters gibt, das lokales Eingabesignal des zweiten Clusters ist. Im allgemeinen wird dieser 
Clustergraph Zyklen haben. Diese Zyklen müssen aufgebrochen werden. Dies geschieht, in-
dem eine Anzahl von Kanten aus dem Clustergraph eliminiert wird. 
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Diese Kanten entsprechen Signalen, die bei der Modellgenerierung geschnitten werden. 
Durch das Schneiden wird der lokale Eingang des von dem Signal versorgten Clusters zu ei-
nem primären Eingang, und der lokale Ausgang des anderen Clusters zu einem primären 
Ausgang.  
 
Auf diese Weise entsteht ein Modell mit einigen zusätzlichen primären Eingängen und Aus-
gängen, in dem aber Cluster verbunden sein können. Auf diesem Modell werden die vollstän-
digen Verifikationen für alle Cluster durchgeführt. Wenn bei diesen Verifikationen reaktive 
Integrationsannahmen über lokale Clustereingänge erforderlich werden, müssen diese lokalen 
Clustereingänge nachträglich noch geschnitten werden und die Verifikationen evt. nachgezo-
gen werden.  
 
Wenn es also Cluster gibt, die in einer Weise zusammenarbeiten, dass immer ein Cluster In-
formationen an den nächsten weiterreicht, braucht deren Interaktion nicht aufgeschnitten wer-
den und es kann auf diese Weise Aufwand gespart werden. 
 
Doch kann es auch Gründe geben, mehr als die minimale Anzahl von Kanten des Clustergra-
phen zu eliminieren und die entsprechenden Signale zu schneiden. Wenn etwa das Modell zu 
groß wird und zu erheblichen Beweiserlaufzeiten führt, kann es in wenige Teilmodelle zerlegt 
werden, indem die Kanten so eliminiert werden, dass der Clustergraph in unabhängige Teil-
graphen zerfällt.  
 
Im Extremfall führt die Elimination aller Kanten zu einer Verifikation, bei der jeder Cluster 
auf seinem eigenen separaten Modell verifiziert wird. Diese Verifikation unterscheidet sich 
dann nicht mehr von der Situation beim Zusammenfügen vollständiger Verifikationen aus 
Abschnitt 6.3.  

6.4.5 Forderungen an die Integrationsannahmen 
Auf diese Weise wird die ursprüngliche Aufgabe der vollständigen Verifikation der Gesamt-
schaltung ܯ in Teilaufgaben zerlegt, die jede für sich die vollständige Verifikation eines 
Clusters ܯ௝ erfordert, aber auf einem Modell ܯԢ durchgeführt wird, das immer noch mehrere 
Cluster und viele, aber nicht mehr alle Verbindungen zwischen den Clustern enthält. Der 
Aufwand der Verifikation der ܯ௝ auf dem Modell ܯᇱ ist höher als wenn er auf ܯ hätte durch-
geführt werden können, aber diese Aufwandserhöhung hält sich häufig bei geeigneter Wahl 
geschnittenen Signale in Grenzen und bleibt unterhalb des Zusatzaufwands, der entstünde, 
wenn auf separaten Modellen der ܯ௝ verifiziert würde. 
 
Wie zuvor in Abschnitt 6.3.2 müssen die Integrationsbedingungen der Teilaufgaben und die 
globalen Integrationsbedingungen außerdem einige Voraussetzungen erfüllen, damit die Ge-
samtschaltung durch die Menge aller Eigenschaften der Cluster vollständig verifiziert wird.  
 
Um diese Voraussetzungen zu formalisieren, muss beachtet werden, dass es für jeden Cluster 
nun drei Kategorien von lokalen Eingangssignalen gibt. Diese sind die primären Signale der 
Gesamtschaltung, deren Trace nachfolgend weiterhin mit ܫ bezeichnet werden soll, die durch 
das Schneiden neu entstandenen Eingangssignale mit dem Trace ܺԢ und die internen Ein-
gangssignale mit dem Trace ܻ. Analog gibt es dazu primäre Ausgangssignale mit dem Trace 
ܱ, durch Schneiden neu entstandene Ausgangssignale mit dem Trace ܺ° und die internen 
Ausgangssignale mit dem Trace ܻ. 
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Die folgenden Voraussetzungen sind abgewandelte Versionen derjenigen in Abschnitt 6.3.2, 
vornehmlich ergänzt durch die Behandlung des Traces ܻ der internen Ein- und Ausgänge der 
Cluster.  
 
Voraussetzung 1 verlangt, dass sich die Integrationsannahme ܣܫ௝ jedes Clusters schreiben läßt 
durch einen Teil ܣܫ௝

௜௡௧ über die internen Ein- und Ausgangssignale, und einen Teil ܣܫ௝
௣௥௜௠ 

über die primären Signale des Modells, d.h. die primären Signale der Schaltung und alle ge-
schnittenen Signale. Es muss gelten 
 

,ܫܫ௝ሺܣܫ ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ ൌ ௝ܣܫ 
௜௡௧ሺܻܻ, ܷܷ, ܱܱሻ ר ௝ܣܫ

௣௥௜௠ሺࡵࡵ, ,ᇱࢄࢄ ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ 
 
Die kombinatorischen Abhängigkeiten von ܯ, der Integrationsannahmen ܣܫ௝

௣௥௜௠ und der glo-
balen Integrationsannahme ܣܩ müssen sich wiederum zu einem zyklenfreien Graph ܭெ ׫
஺ீܭ ڂ ூ஺ೕܭ

೛ೝ೔೘
 zusammenfügen. 

 
Voraussetzung 2 verlangt, dass die globale Integrationsannahme ܣܩሺࡵࡵ, ܷܷ, ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ eine 
implementierbare Integrationsannahme ist und dass der Eingabetrace ܫܫ von ܯܯԢ durch ܣܩ 
beschränkt wird. Außerdem müssen die Integrationsannahmen 
௝ܣܫ

௣௥௜௠ሺࡵࡵ, ,ᇱࢄࢄ ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ implementierbare Integrationsannahmen sein, die ܫܫ und 
ܺܺᇱ beschränken.  
 
Voraussetzung 3 verlangt, dass ܣܩሺࡵࡵ, ܷܷ, ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ auf freien Variablen nur solche Tra-
ces ܫܫ zulassen darf, die auch von den Integrationsannahmen ܣܫ௝

௣௥௜௠ zugelassen werden, d.h. 
 

,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ ֜ ሧ ሥ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ሺࡵࡵ, ,ᇱࢄࢄ ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ

௝௑௑ᇱ

 

 
Voraussetzung 4 verlangt, dass die lokalen Integrationszusicherungen jedes Clusters und die 
globale Integrationsannahme gemeinsam die lokalen Integrationsannahmen der Cluster erfül-
len müssen. Entsprechend muss auf freien Variablen gelten 
 

,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ°, ܻܻ, ܱܱሻ ר ,ࡶࡶሺܣܩ ܷܷ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܱܱሻ ר ሥ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ
௝

֜ ሥ ,ܬܬ௝ሺܣܫ ܺܺ°, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ ܺܺᇱሻ
௝

 

 
Dabei bezeichnet ܬܬ einen Trace von Kopien der Variablen aus ܫܫ. 
 
Voraussetzung 5 verlangt, dass die globale Integrationszusicherung eine Folgerung der loka-
len Integrationszusicherungen und der globalen Integrationsannahme sein muss, dass also 
wiederum auf freien Variablen 

 
,ࡵࡵሺܣܩ ܷܷ, ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ ר ሥ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ

௝

֜ ,ܫܫሺܥܩ ܷܷ, ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ 

 
gelten soll. 
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Wenn die Voraussetzungen 1 bis 5 erfüllt sind, ist die Vereinigungsmenge ڂ ௝࣪௝  der Eigen-
schaftsmengen der Cluster vollständig und verifiziert ܯ. Dies wird im Anhang detailliert be-
wiesen.  
 
Zur Prüfung der Voraussetzungen sei auf Abschnitt 6.3.3 verwiesen.  

6.4.6 Beispiel 
Zum Abschluss dieser Arbeit soll die Zerlegung einer vollständigen Verifikation anhand einer 
Schaltung demonstriert werden, die aus dem Prozessor und dem SDRAM-Interface besteht. 
Beide sollen gemeinsam entwickelt worden sein und das SDRAM-Interface als exklusives 
Interface zu einem Befehlsspeicher dienen. Das Szenario sieht vor, dass noch keine Verifika-
tion durchgeführt wurde. Das Protokoll zwischen SDRAM-Interface und Prozessor soll für 
ein ad-hoc-Protokoll stehen. Das bedeutet insbesondere, dass zum Beginn der Verifikation 
keine Protokollbeschreibung über das Prozessorprotokoll vorliegt, weder informell durch eine 
Spezifikation, noch gar durch die Integrationsbedingungen aus Abschnitt 3.5.2.  
 
Es sollen SDRAM-Speicherblöcke von Drittanbietern eingesetzt werden. Diese seien durch 
Datenblätter charakterisiert, aus denen sich unter Berücksichtigung der Taktfrequenzen fol-
gende Integrationsbedingungen ablesen lassen: 
 

integration_condition of sdram is 
assume: 
 determined(sd_ctrl); 
 if sd_ctrl = read or sd_ctrl = write or sd_ctrl = activate then 
  determined(sd_addr); 
 end if; 

if sd_ctrl = precharge or sd_ctrl = activate then  
next(sd_ctrl = nop) end if; 

 end if; 
 if sd_ctrl = write then determined(sd_wdata) end if;  

 

SDRAM Interface

sd_addr sd_ctrlsd_wdata sd_rdata

Processor

request address rdata ready

 
Abbildung 22: Zur Verifikation einer Gesamtschaltung aus Prozessor und SDRAM Interface 
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guarantee: 
 if prev(sd_ctrl, 2) = read then determined(sd_rdata) end if; 
end integration_condition;  
 

Der Clustergraph aus Prozessor und SDRAM-Interface ist zyklisch. Da das SDRAM-Interface 
zur korrekten Funktion fordert, dass request und address-Signale während eines Requests 
konstant sein müssen, bis das ready-Signal aktiviert wurde, gibt es hier eine reaktive Abhän-
gigkeit und deshalb werden diese Signale geschnitten. Deshalb wird die Verifikation auf ei-
nem geschnittenen Modell entsprechend Abbildung 22 durchgeführt. Dieses Bild entspricht 
Abbildung 3, allerdings mit ein paar Unterschieden. Insbesondere wird das rw-Signal behan-
delt, als sei es immer auf '1' festgelegt, weil das SDRAM-Interface nur Instruktionen lesen 
soll. Daher ist auch das Schreibdatensignal überflüssig5.  
 
Der Prozessor funktioniere nur korrekt, wenn das ready-Signal Pulse liefert und niemals zwei 
Takte nacheinander aktiv ist. Diese Voraussetzung müsste explizit Teil der Integrationsbedin-
gungen sein, wenn Prozessor und SDRAM-Interface separat verifiziert und danach die Verifi-
kationen entsprechend Abschnitt 6.3 zusammengesetzt würden. Durch die Verschaltung bei-
der Module in einem Modell kann auf diese Bedingung verzichtet werden. Die Integrations-
bedingungen ergeben sich zu 
 

integration_condition of processor is 
assume: 
 determined(ready); 
 if ready = '1' then determined(rdata); end if;  
 
 <Annahmen über Dateninterface> 
guarantee: 
 determined(request); 
 if request = '1' then determined(address); end if; 
 if prev(request) = 1 and prev(ready) = 0 then  

request = '1' and 
address = prev(address); 

 end if;  
 
 <Zusicherung über Dateninterface> 
end integration_condition; 

und  
 

integration_condition of sdram_if is 
assume: 
 determined(request); 

if request = '1' then determined(address); end if; 
 if prev(request) = 1 and prev(ready) = 0 then  
  request = '1' and 

address = prev(address); 
 end if; 
 
 if prev(sd_ctrl, 2) = read then determined(sd_rdata) end if; 
guarantee: 
 determined(ready); 

if ready = 1 then  
determined(rdata); 

end if; 

                                                 
5 Es soll einfach angenommen werden, dass bereits Programmcode im Speicher steht. Die Mechanismen zum 
Laden des Speichers mit dem Programmcode bleiben unberücksichtigt.  
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 determined(sd_ctrl); 
 if sd_ctrl = precharge or sd_ctrl = activate then  

next(sd_ctrl = nop) end if; 
 if sd_ctrl = read or sd_ctrl = activate then 
  determined(sd_addr) 
 end if; 
 sd_ctrl /= write; 
end integration_condition; 

In den Integrationsbedingungen wird nicht zwischen den durch das Schneiden entstandenen 
neuen Ein- und Ausgängen unterschieden, weil die jeweiligen Signale automatisch zugeordnet 
werden können. 
 
Es soll nun geprüft werden, ob diese beiden Integrationsbedingungen verifizieren, dass die 
Gesamtschaltung unter der globalen Integrationsbedingung 
 

integration_condition of full_circuit is 
assume: 
 if prev(sd_ctrl, 2) = read then determined(sd_rdata) end if; 
 <Annahmen über Dateninterface> 
guarantee: 

determined(sd_ctrl); 
 if sd_ctrl = precharge or sd_ctrl = activate then  

next(sd_ctrl = nop) end if; 
 if sd_ctrl = read or sd_ctrl = activate then 
  determined(sd_addr) 
 end if; 
 sd_ctrl /= write;  

<Zusicherung über Dateninterface> 
end integration_condition; 

vollständig verifiziert ist. Dazu werden die Voraussetzungen aus Abschnitt 6.4.5 geprüft. 
 
Zunächst ist der Clustergraph aus Abbildung 22 zyklenfrei. Der SDRAM-Cluster hat keine 
lokalen Clustereingänge, daher ist ܣܫ௦ௗ

௜௡௧ ൌ -௦ௗ sieht auch keine kombinatorischen Abܣܫ .݁ݑݎݐ
hängigkeiten vor. 
 
Beim Prozessorinterface wird ܣܫ௣

௜௡௧ durch die gesamte Integrationsannahme gegeben, wobei 
vom Dateninterface abgesehen werden soll. Hier ist ܣܫ௣

௣௥௜௠ ൌ  sodass es auch hier keine ,݁ݑݎݐ
kombinatorischen Abhängigkeiten gibt.  
 
Es gibt auch in ܣܩ keine kombinatorischen Abhängigkeiten. Damit ist die Voraussetzung 1 
erfüllt.  
 
௦ௗܣܫ

௣௥௜௠, ܣܫ௣
௣௥௜௠ und ܣܩ sind implementierbar. Daher ist Voraussetzung 2 erfüllt. 

 
Durch Nachrechnen lässt sich erkennen, dass auch die Voraussetzungen 3, 4 und 5 erfüllt 
sind. Damit ist gezeigt, dass die Eigenschaftsmengen des Prozessors und des SDRAM-
Interfaces gemeinsam die Gesamtschaltung vollständig verifizieren.  
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7 Nachwort 
Diese Arbeit beschreibt einen Durchbruch bei der funktionalen Verifikation digitaler Schal-
tungsentwürfe. Sie überträgt zunächst das Paradigma der transaktionsbasierten Verifikation 
aus der Simulation in die formale Verifikation. Ein Ergebnis dieser Übertragung ist eine be-
stimmte Form von formalen Eigenschaften, die Operationseigenschaften genannt werden. 
Schaltungen werden mit Operationseigenschaften untersucht durch Interval Property Che-
cking, einer besonders leistungsfähigen SAT-basierten funktionalen Verifikation. Dadurch 
können Schaltungen untersucht werden, die sonst als zu komplex für formale Verifikation 
gelten. Ferner beschreibt diese Arbeit ein für Mengen von Operationseigenschaften geeignetes 
Werkzeug, das alle Verifikationslücken aufdeckt, komplexitätsmäßig mit den Fähigkeiten der 
IPC-basierten Schaltungsuntersuchung Schritt hält und als Vollständigkeitprüfer bezeichnet 
wird. Die Methodik der Operationseigenschaften und die Technologie des IPC-basierten Ei-
genschaftsprüfers und des Vollständigkeitsprüfers gehen eine vorteilhafte Symbiose zum Vor-
teil der funktionalen Verifikation digitaler Schaltungen ein.  Darauf aufbauend wird ein Ver-
fahren zur lückenlosen Überprüfung der Verschaltung derartig verifizierter Module entwi-
ckelt, das aus den Theorien zur Modellierung digitaler Systeme abgeleitet ist.  
 
Der in dieser Arbeit vorgestellte Ansatz hat in vielen kommerziellen Anwendungsprojekten 
unter Beweis gestellt, dass er den Namen "vollständige funktionale Verifikation" zu Recht 
trägt, weil in diesen Anwendungsprojekten nach dem Erreichen eines durch die Vollständig-
keitsprüfung wohldefinierten Abschlusses keine Fehler mehr gefunden wurden. Der Ansatz 
wird von OneSpin Solutions GmbH unter dem Namen "Operation Based Verification" und 
"Gap Free Verification" vermarktet.  
 
Aufgrund der Bedeutung der vollständigen Verifikation für das Geschäft der OneSpin Soluti-
ons GmbH sollen hier keine konkreten offenen Aufgaben und nächsten Schritte beschrieben 
werden. Ich meine jedoch, dass die Beziehung zwischen dem weiten Feld digitaler Modellie-
rung und der vollständigen Verifikation sich nicht auf die kompositionale vollständige Verifi-
kation beschränken sollte. Ich denke, dass in den vielen Arbeiten zur digitalen Modellierung 
ein Schatz wichtiger Ideen schlummert, der die vollständige Verifikation entscheidend be-
fruchten kann, und noch längst nicht gehoben ist. Umgekehrt würde ich mich freuen, wenn 
einige der hier vorgestellten Gedanken auch Anstöße für die Arbeit an der Modellierung digi-
taler Systeme bereithalten.  
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8 Anhang: Die Mathematik der kompositionalen vollstän-
digen Verifikation 

8.1 Implementierbarkeit  

8.1.1 Erstes Implementierbarkeitskriterium 
Dieser Abschnitt soll zeigen, dass es tatsächlich eine Ersatzschaltung gibt, wenn das erste 
Implementierbarkeitskriterium aus Abschnitt 6.2.3 erfüllt ist. Wie dort werden die internen 
Signale als Teil des Traces ܱܱ behandelt. Die Integrationsannahme sei durch einen ITL-
Ausdruck gegeben, der entsprechend der Formeln 6-2 und 6-3 durch die Beziehung 
 

,ܫܫሺܣܫ ܱܱሻ ൌ ሥ ,ሺ௧ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯
௧ஹ଴

 

 
und 
 

,ሺ௧ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯ ൌ ሥ ෪௟ܣܫ ቀܫܫ௟
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௡

௟ୀ଴

 

 
in Teilausdrücke ܣܫ෪௟ partitioniert sei, die jeweils einen Anteil von Eingangssignalen beschrei-
ben, die durch die Traces ܫܫ௟

ሺ௧ሻ beschränkt werden. In Abschnitt 6.2.3 wird behauptet, dass die 
Integrationsannahme ܣܫ implementierbar ist, wenn für alle ݈ א ሾ0, ݊ሿ und alle ݐ א ሾ0, ݉ െ 1ሿ 
die Gleichungen 6-4  
 

൭߷߷ሺܫܫሻ ר ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ଴

ר ሥ ෪௞ܣܫ ቀܫܫ௞
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ሧ ෪௟ܣܫ ቀ݅݅௟, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ

௜௜೗

 

 
sowie für alle ݈ א ሾ0, ݊ሿ und alle ݐ ൒ ݉ die Gleichung 6-5  
 

൭ ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ௧ି௠

ר ሥ ෪௞ܣܫ ቀܫܫ௞
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ሧ ෪௟ܣܫ ቀ݅݅௟, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ

௜௜೗

 

 
erfüllt sind. Diese Behauptung soll nachfolgend durch Angabe einer Ersatzschaltung bewiesen 
werden. Die Ersatzschaltung erfüllt keinerlei Optimierungskriterien des Schaltungsentwurfs. 
Das ist aber auch nicht erforderlich, weil nur die Existenz der Ersatzschaltung interessiert.  
 
Eine Skizze der Ersatzschaltung zeigt Abbildung 23. Zunächst sei bemerkt, dass die Integrati-
onsannahme als ITL-Ausdruck gegeben sein soll. Daher ist gibt es eine maximale Verzöge-
rung ݉, mit der Schaltungssignale ausgewertet werden. Dies erlaubt die Verwendung von 
Schieberegistern, die in der Skizze unten rechts dargestellt sind, um auf verzögerte Signalwer-
te zuzugreifen.  
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Das Modul ܯ generiere ein Ausgangssignal, das anzeigt, ob ܣܫ෪௟ ቀ݅݅, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ 
erfüllt ist, wobei ݅݅ eines seiner Eingangssignale ist. Die Listen ܫܫሾ଴,௧ିଵሿ und ܱܱሾ଴,௧ିଵሿ verzö-
gerter Eingabe- und Ausgabewerte lassen sich durch Schieberegister versorgen, da eine ma-
ximale Verzögerung vorausgesetzt ist. ݒ଴, ,ଵݒ ,ଶݒ … ,  ௤ sei eine Enumeration aller Werte, dieݒ
݅݅௟ annehmen kann. Dann gibt es im oberen Teil der Abbildung 23 für jedes ߥ א ሾ0,  ሿ einenݍ
Schaltungsteil, der mit einem Ausgangssignal anzeigt, ob ܣܫ෪௟ ቀݒఔ, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ 
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Abbildung 23: Ersatzschaltung für Integrationsannahmen (ausgefüllte Kreise bezeichnen Leitungsverbindungen, 

schräge Linien die Hinzufügung eines Signals zu einem Leitungsbündel) 
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erfüllt ist. Die Multiplexerstruktur bis zum Eingang des letzten Multiplexers bestimmt damit 
eine Art Rückfallwert ݒ, für den ܣܫ෪௟ ቀݒ, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ erfüllt ist, sofern es ein sol-
ches ݒ überhaupt gibt. Durch den letzten Multiplexer und den freien Eingang wird dafür ge-
sorgt, dass der obere Teil von Abbildung 23 alle möglichen Werte ausgibt, die ܣܫ෪௟ erfüllen 
können. Sofern also die Existenz von ݒ immer sichergestellt ist, ist dieser Schaltungsteil eine 
Ersatzschaltung für ܣܫ෪௟. 
 
Die Ersatzschaltungen zur Bestimmung von, ܫܫ଴

ሺ௧ሻ, ଵܫܫ
ሺ௧ሻ, ଶܫܫ

ሺ௧ሻ, … werden so verschaltet, wie es 
der untere Teil des Diagramms in Abbildung 23 angibt. Um nachzuweisen, dass dies tatsäch-
lich eine Ersatzschaltung für ܣܫ darstellt, muss also nur nachgewiesen werden, dass es in jeder 
Teilschaltung für ܣܫ෪௟ immer den jeweiligen Wert ݒ gibt. Dies läßt sich durch vollständige 
Induktion nachweisen. Für ݐ ൌ 0 befinden sich in dem Schieberegister zur Verzögerung der 
Eingabewerte die Resetsequenz und im Schieberegister für ܱܱ beliebige Werte. Nach Bedin-
gung 6-4 existiert also zunächst ein Wert ݒ für den Schaltungsteil zu ܣܫ෪଴, dann ein Wert für 
den Schaltungsteil ܣܫ෪ଵ, usf. Insgesamt kann die Schaltung also alle ܫܫሺ଴ሻ produzieren, die ܣܫ෪ 
zum Zeitpunkt 0 erfüllen.  
 
Zum Zeitpunkt ݐ ൌ 1 befindet sich eines dieser ܫܫሺ଴ሻ im Schieberegister und erfüllt die zweite 
der drei Bedingungen auf der linken Seite der Implikation 6-4. Der älteste Wert der Resetse-
quenz wurde aus dem Schieberegister hinausgeschoben. Auf diesen Wert kommt es bei der 
Entscheidung über ܣܫ෪௟ ቀ݅݅௟, ሾ଴,௟ିଵሿܫܫ

ሺଵሻ , ,ሺ଴ሻܫܫ ܱܱሾ଴,ଵሿቁ aber auch nicht mehr an, weil er nicht mehr 
referenziert wird. Forderung 6-4 sichert also wiederum die Existenz von Werten, mit denen 
sichergestellt wird, dass die oberen Schaltungsteile in Abbildung 23 alle möglichen Werte 
 .෪ zum Zeitpunkt 1 erfüllenܣܫ ሺଵሻ generieren, dieܫܫ
 
Diese Argumentation kann entsprechend bis zum Zeitpunkt ݐ ൌ ݉ െ 1 wiederholt werden. 
Danach befinden sich in den Schieberegistern nur noch die Werte ܫܫሾ௧ି௠,௧ିଵሿ und die zugehö-
rigen Schaltungsantworten. Über jeden im Schieberegister enthaltenen Wert ist bekannt, dass 
er ܣܫ෪ zum jeweiligen Zeitpunkt erfüllt. Damit sichert die Implikation 6-5 wiederum von den 
Schaltungsteilen für ܣܫ෪௟ geforderten Werte, sodass wiederum alle ܫܫሺ௧ሻ erzeugt werden kön-
nen, die die Bedingung ܣܫ෪൫ܫܫሺ௧ሻ, ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯ erfüllen.  
 
Damit produziert diese Schaltung alle Traces ܫܫ, die ٿ ,ሺ௧ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿ൯௧ஹ଴  und damit 
nach 6-2 auch ܣܫሺܫܫ, ܱܱሻ erfüllen und bildet daher eine Ersatzschaltung für ܣܫ. 

8.1.2 Begründung der zweiten Implementierbarkeitsbedingung 
In Abschnitt 6.2.3 wird eine zweite, einfachere Implementierbarkeitsbedingung angegeben, 
die voraussetzt, dass ܣܫ෪௟ aus einem Constraint der Form  
 

if ܿ௟ ቀ ܫሾ଴,௟ିଵሿ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫ ܱሾ଴,௧ሿቁ then ܫ௟

ሺ௧ሻ ൌ ௟ܸ ቀܫሾ଴,௟ିଵሿ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫ ܱሾ଴,௧ሿቁ else ܴ௟൫ܫ௟

ሺ௧ሻ൯ end if; 

und einer Determinierungsannahme der Form  
 

if ݃௟ ቀ ܫሾ଴,௟ିଵሿ
ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫ ܱሾ଴,௧ሿቁ then determined൫ܫ௟

ሺ௧ሻ൯ end if; 

 
besteht. ܴ௟, ܿ௟ ݃௟und beschreiben Bedingungen, ௟ܸ einen Ausdruck, dessen Ergebnistyp mit 
dem Typ von ܫ௟ übereinstimmt, sodass die Gleichung im then-Zweig immer erfüllt werden 
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kann. Von welchen Signalwerten die Bedingungen und der Ausdruck abhängen dürfen, ist 
durch die Parameterlisten charakterisiert. Für die nachfolgenden Betrachtungen werden Indi-
ces und Parameterlisten von ݃, ܿ und ܸ unterdrückt, es wird lediglich ҧ݃, ܿҧ und തܸ  geschrieben, 
wenn der Variablensatz von ܯഥ  angewandt wird.  
 
In Abschnitt 6.2.3 wird behauptet, dass eine solche Integrationsannahme implementierbar ist, 
wenn für ݈ א ሾ0, ݊ሿ und ݐ א ሾ0, ݉ െ 1ሿ die Bedingung 6-6 
 

൭߷߷ሺܫܫሻ ר ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ଴

ר ሥ ෪௞ܣܫ ቀܫܫ௞
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ൫ܴሺܨሻ ר ሺሺ݃ ש ҧ݃ሻ ר ܿ ר ܿҧ ֜ ܸ ൌ തܸሻ൯ 
 
und für ݈ א ሾ0, ݊ሿ und ݐ ൒ ݉ die Bedingung 6-7 
 

൭ ሥ ,ሺ௞ሻܫܫ෪൫ܣܫ ,ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௞ሿ൯
௧ିଵ

௞ୀ௧ି௠

ר ሥ ௞ܫܫ෪௞ቀܣܫ
ሺ௧ሻ, ሾ଴,௞ିଵሿܫܫ

ሺ௧ሻ , ,ሾ଴,௧ିଵሿܫܫ ܱܱሾ଴,௧ሿቁ
௟ିଵ

௞ୀ଴

൱

֜ ቀܴሺܨሻ ר ൫ሺ݃ ש ҧ݃ሻ ר ܿ ר ܿҧ ֜ ܸ ൌ തܸ൯ቁ 
 
auf freien Variablen erfüllt ist.  
 
Zum Beweis soll nachgewiesen werden, dass unter den gegebenen Umständen die Existenz-
aussage in 6-4 und 6-5 erfüllt ist, wenn ܴሺܸሻ ר ൫ሺ݃ ש ҧ݃ሻ ר ܿ ר ܿҧ ֜ ܸ ൌ തܸ൯ gilt.  
 
Dazu sei zunächst bemerkt, dass die Determinierungsannahme nur eine andere Schreibweise 
für  
 

ሺ~݃ ר ~ ҧ݃ሻ ש ௟ܫ
ሺ௧ሻ ൌ ܫ ҧ

௟
ሺ௧ሻ 

 
ist. Wenn also sowohl ݃ als auch ҧ݃ nicht erfüllt sind, können also die Werte von ܫ௟

ሺ௧ሻ und ܫ ҧ
௟
ሺ௧ሻ 

unabhängig voneinander entsprechend des Constraints ausgewählt werden. Dass dieser min-
destens einen Wert zulässt, ergibt sich für den then-Zweig des Constraints trivialerweise. Für 
den else-Zweig ergibt es sich, weil ܴሺܸሻ gefordert wird, aus dem sich per Symmetrie auch 
ܴሺ തܸሻ ergibt.  
 
Sei nun ݃ ש ҧ݃ erfüllt. Dann müssen ܫ௟

ሺ௧ሻ und ܫ ҧ
௟
ሺ௧ሻ gleich sein. Wenn unter dieser Bedingung ܿ 

erfüllt ist, aber nicht ܿҧ, so können ܫ௟
ሺ௧ሻ und ܫ ҧ

௟
ሺ௧ሻ durch ܸ bestimmt werden. Wegen ܴሺ തܸሻ gilt 

auch ܴሺ ܫ ҧ
௟
ሺ௧ሻሻ, sodass das Paar aus ܫ௟

ሺ௧ሻ und ܫ ҧ
௟
ሺ௧ሻ den Constraint für den ungestrichenen und den 

gestrichenen Variablensatz erfüllt. Symmetrische Überlegungen ergeben sich für den Fall, 
dass ܿҧ erfüllt ist, aber nicht ܿ. 
 
Wenn ܿ ר ܿҧ erfüllt ist, darf ܫ௟

ሺ௧ሻ ൌ ܸ und ܫ ҧ
௟
ሺ௧ሻ ൌ തܸ  gewählt werden, denn nach den Forderun-

gen in 6-6 und 6-7 ist ܸ ൌ തܸ  und erfüllt auch die Determinierungsbedingung. 
 
Dies zeigt, dass die rechten Seiten der Implikationen 6-6 und 6-7 die in den rechten Seiten der 
Implikationen 6-4 und 6-5 geforderten Existenzaussagen sicherstellen. Damit ist diese Bedin-



135 
 

gung als Spezialfall der ersten Implementierbarkeitsbedingung identifiziert, die im vorigen 
Abschnitt 8.1.1 begründet wurde. 

8.2 Hauptsatz 

8.2.1 Grundidee des Hauptsatzes 
Das Problem der kompositionalen vollständigen Verifikation wird zunächst zurückgeführt auf  
einen Hauptsatz darüber, wann – plakativ formuliert – eine Assertion ߙ dadurch bewiesen 
werden kann, dass sie gleichzeitig vorausgesetzt wird. Der Hauptsatz zeigt, dass dies möglich 
ist, wenn die Assertion Aussagen über Signale macht, die vor der Untersuchung geschnitten 
werden. Abbildung 24 verdeutlicht die Situation. Beim Schneiden eines Signals wird das zu 
Grunde liegende Schaltungsmodell ܯ verändert, indem die Quelle des Signals zu einem pri-
mären Ausgang wird und die Senken des Signals danach statt von der Quelle von einem pri-
mären Eingang versorgt werden. Das geschnittene Modell soll mit ܯԢ bezeichnet werden, die 
zu schneidenden Signale in ܯ seien in der Menge ঘ versammelt und die Menge der durch das 
Schneiden entstandenen, neuen Eingangssignale werden mit ঘԢ, die der Ausgangssignale mit 
ঘ° bezeichnet.  
 
Die Grundidee des Beweises ist am einfachsten durch Widerlegung einer falschen Annahme 
zu verstehen. Unter der der Annahme, dass ߙ auf dem ursprünglichen Modell ܯ irgendwann 
nicht erfüllt ist, gibt es einen Eingabetrace ܫ und einen zugehörigen Trace ܺ auf den Signalen 
von ঘ und einen frühesten Zeitpunkt ݐ, an dem ߙ durch ܺ zum ersten Mal nicht erfüllt ist. 
Wenn man diesen Trace auf die neuen Eingabesignale überträgt und die Traces ܫ und ܺԢ in 
das geschnittene Modell ܯԢ eingibt, entsteht an den neuen Ausgabesignalen der Trace ܺ°, d.h. 
die entsprechende Übertragung des Traces ܺ. ܺ° verletzt ߙ° zum Zeitpunkt ݐ. ܺ° kann auf-
grund der Vorausssetzungen des Satzes nur dann ߙ° verletzen, wenn  ߙԢ durch ܺԢ verletzt 
wurde. Der Zeitpunkt, an dem ߙԢ durch ܺԢ verletzt wird, liegt vor ݐ, weil die Werte von ܺԢ erst 
die Schaltung durchlaufen müssen. Dies steht aber im Widerspruch zu der Annahme, dass 
schon der erste Zeitpunkt betrachtet wurde, an dem die Assertion ߙ verletzt war.  
 
Um die Theorie auch auf Protokollbeschreibungen anzuwenden, muss ߙ durch entsprechende 
Bedingungen instanziiert werden können. Da die Protokollbeschreibungen häufig Einschrän-
kungen über das Eingabeverhalten in Abhängigkeit von den Ausgabewerten als Protokoll-
constraints zusichern, muss der Hauptsatz so weit gefasst werden, dass ߙԢ ein reaktiver Cons-
traint sein kann, der die neuen Eingabesignale in Abhängigkeit von ܫ, ܷ, ܱ und den neuen 
Ausgangssignalen beschränkt.  
 
Der hier vorzustellende Ansatz soll außerdem mit kombinatorischen Pfaden zwischen den 
neuen Ein- und Ausgängen umgehen können. Die für synchrone Schaltungen üblichen Takte 
sind daher als Zeitbegriff nicht ausreichend, weil sich alle Signale längs eines kombinatori-
schen Pfades im selben Takt ändern könnte und eine Änderung an den neuen Ausgängen dann 
gleichzeitig mit der von ihr verursachten Änderung der neuen Eingänge stattfände. Damit 
wäre aber der Beweis nicht zu führen. Daher müssen die Takte weiter unterteilt werden.  
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Diese zusätzliche Unterteilung reflektiert die Kausalität der Schaltung. Bezüglich dieses ver-
feinerten Zeitbegriffes soll sich ein neues Ausgabesignal später ändern als alle Eingabesigna-
le, von denen es kombinatorisch abhängt. Durch das verfeinerte Zeitmodell werden den Sig-
nalen von ܯᇱ Kausalitätsindices entsprechend ihren Abhängigkeiten zugeordnet.  

8.2.2 Strukturelle Kompatibilität 
Für die Formulierung des Hauptsatzes sei zunächst erwähnt, dass sich der Begriff der Imple-
mentierbarkeit aus Abschnitt 6.2.2 wörtlich auf beliebige reaktive Constraints übertragen 
lässt. Der Fettdruck zum Herausheben der von dem implementierbaren Constraint beschränk-
ten Traces wird beibehalten.  
 
Auch die Forderung nach struktureller Kompatibilität zwischen Schaltung und Integrations-
annahme wird auf einen beliebigen reaktiven Constraint übertragen. Dazu wird zunächst ent-
sprechend Abschnitt 6.2.4 die Menge ܭெ der kombinatorischen Abhängigkeiten der Form 
ݏ ՜ -ein be ݑ ist und ܯ ein Eingabesignal oder ein Registerausgang von ݏ gebildet, wobei ݑ
liebiges Signal von ܯ.  
 
Sei ܰఈᇱ eine Ersatzschaltung des Constraints ߙᇱሺܫ, ,ᇱࢄ ܷ, ܱ, ܺ°ሻ. Dann können die kombinato-
rischen Abhängigkeiten zwischen Eingangssignalen und Ausgangssignalen von ܰఈᇱ bestimmt 
werden, und dann jedes ݔᇱ und ݔ° durch die jeweiligen ݔ substituiert werden. Dies ergebe die 
Menge ܭேഀᇲ  ,heißen strukturell kompatibel, wenn es eine Ersatzschaltung ܰఈᇱ gibt ܯ ᇱ undߙ .
sodass ܭெ ׫  .ேഀᇲzyklenfrei istܭ
 

Constraint γ

Constraint α '

Assertion α° =>Cir
cuit

Constraint γ

Assertion α

Cir
cuit

 
Abbildung 24: Grundidee des Ansatzes 
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Anschaulich gesprochen ergeben sich die kombinatorischen Abhängigkeiten aus einer Schal-
tung, die aus ܯ und einer Ersatzschaltung von ߙᇱ entsprechend der Abbildung 25 kombiniert 
wird. Die Art der Verknüpfung zwischen den Signalen aus ঘ und den Ausgängen der Ersatz-
schaltung ist dabei nicht relevant, sie muss nur kombinatorisch sein.  

8.2.3 Hauptsatz 
Es sei eine Schaltung ܯ und ein (nicht reaktiver) Constraint ΓሺIሻ über seine Eingabesignale 
gegeben. In ܯ werde eine Menge ঘ von internen Signalen geschnitten. Diese sollen durch den 
Trace ܺ repräsentiert sein, sodass sich die Parameterliste ܯሺܫ, ܷ, ܺ, ܱሻ ergibt. Auf der durch 
das Schneiden erhaltenen Schaltung ܯᇱሺܫ, ܺԢ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ werde eine Assertion ߙሺܫ, ܺ°, ܷ, ܱ, ܺԢሻ 
bewiesen unter Annahme der Constraints ΓሺIሻ und ߙሺܫ, ,ᇱࢄ ܷ, ܱ, ܺ°ሻ, wobei letztere aus der 
Assertion durch Austausch der neuen Ein- und Ausgangssignale entsprechend der Parameter-
liste hervorgeht. Der Constraint ߙሺܫ, ,ᇱࢄ ܷ, ܱ, ܺ°ሻ sei implementierbar und beschränke nur ܺԢ. 
Zumindest eine seiner Ersatzschaltungen bilde mit ܯᇱሺܫ, ܺԢ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ entsprechend Abschnitt 
8.2.2 eine kombinierte Schaltung, die frei ist von kombinatorischen Schleifen. Dann gilt die 
Assertion ߙሺܫ, ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ auf der Schaltung ܯሺܫ, ܷ, ܺ, ܱሻ ൌ ,ܫᇱሺܯ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ.  

8.2.4 Kausalitätsindex 
Wie in Abschnitt 6.3.1 angedeutet, soll zum Beweis des Hauptsatzes ein problemangepasster 
Zeitbegriff entwickelt werden, der auf Kausalität beruht und die Kausalität der untersuchten 
Schaltung und der Assertion ߙ widerspiegelt. Dieser Zeitbegriff basiert auf einem Kausalitäts-
index, der jedem Signal ݏ aus ܯԢ eine natürliche Zahl ݇ሺݏሻ, den Kausalitätsindex, zuordnet. In 
dem verfeinerten Zeitbegriff werden Änderungen auf zwei Signalen ݏଵ und ݏଶ zum gleichen 
Takt zeitlich so auseinandergezogen, dass die Änderungen auf dem Signal mit dem kleineren 

Logik Logik Logik

Logik

x°
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Abbildung 25: Aus Schaltung und Ersatzschaltung kombinierte Schaltung zur Bedingung über die Abwesenheit 

kombinatorischer Schleifen 
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Kausalitätsindex vor den Änderungen auf dem Signal mit dem größeren Kausalitätsindex 
stattfinden. 
 
Da vorausgesetzt ist, dass der Graph aus den Mengen ܭெ ׫ -ఈ  kombinatorischer Abhängigܭ
keiten von ܯ bzw. ߙ entsprechend Abschnitt 6.2.4 keine Zyklen hat liefert der folgende re-
kursive Algorithmus deshalb einen Kausalitätsindex für jedes Signal:  
  
Primäre Eingänge und Registerausgänge erhalten den Kausalitätsindex 0. Sei  
 

ሻݑெሺ݊݅݊ܽܨ ൌ ሼ݅: ݅ ՜ ݑ א  ெሽܭ
 
und  
 

ሻݑேഀᇲሺ݊݅݊ܽܨ ൌ ሼ݅: ݅ ՜ ݑ א  ேഀᇲሽܭ
  
Für Signale ݔ א ঘ werde dann  
 

݇ሺݔሻ ൌ maxሺሼ݇ሺݒሻ|ݒ א ሻሽݔெሺ݊݅݊ܽܨ ׫ ሼ݇ሺݒሻ|ݒ א ሻሽሻݔேഀᇲሺ݊݅݊ܽܨ ൅  1 
 
berechnet. Für alle übrigen Signale ݑ der Schaltung ܯ wird  
 

݇ሺݑሻ ൌ ݒ|ሻݒሼ݇ሺݔܽ݉ א  ሻሽݑெሺ݊݅݊ܽܨ
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Abbildung 26: Beispiel für Berechnung von Kausalitätsindices:  

Ersatzschaltung ࢻࡺᇱ für den implementierbare Constraint seien kombinatorisch, die Zahlen geben die Kausali-
tätsindices an (siehe Text) 
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definiert. Diese Definition ist konsistent, weil die kombinierte Schaltung voraussetzungsge-
mäß frei ist von kombinatorischen Schleifen.  
 
Dies definiert die Kausalitätsindices für die ungeschnittene Schaltung ܯ. Die Kausalitätsindi-
ces für ܯԢ sollen für gleiche Signale gleich sein. Durch das Schneiden neu entstandene Ein-
gangs- und Ausgangssignale erhalten den Kausalitätsindex des ursprünglichen Signals.  
 
Abbildung 26 illustriert eine kombinierte Schaltung und die Berechnung der Kausalitätsindi-
ces der Signale unter der Annahme einer kombinatorischen Ersatzschaltung.  
 
Durch den Kausalitätsindex wird ein neuer Zeitbegriff definiert, in dem ݐ die Takte durch-
nummeriert und ݇ den Kausalitätsindex markiert. Eine Werteänderung zwischen dem Takt ݐ 
und ݐ ൅ 1 auf den Signalen von ঘ verteilt sich dadurch ggf. auf mehrere kausale Zeitpunkte.  
Würden Schaltung und Bedingungen über Ein- und Ausgänge bezüglich des verfeinerten 
Zeitbegriffs als Automat dargestellt, ergäbe sich ein Moore-Automat und streng kausale Inter-
facebeschreibungen, auf die die Theorie in [Broy/Rumpe 2007] anwendbar ist. 
 
Kausalitätszeitpunkte lassen sich vergleichen. Der Kausalitätszeitpunkt ሺݐ, ݇ሻ liegt vor dem 
Kausalitätszeitpunkt ሺݐԢ, ݇Ԣሻ, wenn ݐ ൏ ൌ ݐ Ԣ oderݐ  Ԣ und ݇ ൏ݐ   ݇Ԣ. Es wird dann ሺݐ, ݇ሻ  ൏
 ሺݐԢ, ݇Ԣሻ geschrieben. Entsprechend der Kausalitätszeitpunkte werden auch Traces verfeinert. 
Das Element ሺܷ௧,௞ሻ eines Traces ܷ enthält die Werte der Signale mit Kausalitätsindex ݇ zum 
Takt ݐ.  
 
Zwei Traces ܷ und ܸ sind gleich bis zu einem Kausalitätszeitpunkt ሺݐԢ, ݇Ԣሻ, wenn ሺܷ௧,௞ሻ ൌ

ሺܸ௧,௞ሻ gilt für alle ሺݐ, ݇ሻ  ൑  ሺݐԢ, ݇Ԣሻ. Als Separierungszeitpunkt ݌݁ݏሺܷ, ܸሻ zweier Traces U und 
V wird der größte Kausalitätszeitpunkt (t',k') bezeichnet, für den ሺܷ௧ᇱ,௞ᇱሻ ൌ ሺܸ௧ᇱ,௞ᇱሻ gilt. Wenn 
U = V ist, ist der Separierungszeitpunkt unendlich. Für Separierungszeitpunkte ist die Re-
chenregel ݌݁ݏሺܣ, ሻܤ ൒ ݉݅݊ሺ݌݁ݏሺܣ, ,ሻܥ ,ܤሺ݌݁ݏ  .ሻሻ nützlichܥ

8.2.5 Schreibweisen und Hilfssätze 
Zunächst wird darauf Rücksicht genommen, dass ܫ während der gesamten Betrachtung als 
beliebig aber fest angesehen werden kann, während die neuen Eingabesignale ঘᇱ mit unter-
schiedlichen Traces belegt werden. Die Zusammengehörigkeit zwischen einem Trace ܺᇱ und 
den damit in Verbindung stehenden Traces der internen und primären Ausgangssignale werde 
dadurch zum Ausdruck gebracht, dass ܺ௨ als Trace ሺܫ, ܷ, ܱሻ aller Signale der geschnittenen 
Schaltung ܯԢ zusammengefasst wird, ferner werde ܺ௢௨ ൌ ሺܺ°, ܺ௨ሻ zusammengefasst.  
 
Vereinfachend wird ܯᇱሺܺᇱ, ܺ௢௨ሻ oder ܯᇱሺܺᇱ, ܺ°, ܺ௨ሻ statt ܯᇱሺܫ, ܺԢ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ und 
,ᇱࢄሺߙ ܺ௢௨ሻ  oder ߙሺࢄᇱ, ܺ°, ܺ௨ሻ statt ߙሺܫ, ,ᇱࢄ ܷ, ܱ, ܺ°ሻ geschrieben. Um die Rolle von 
,ᇱࢄሺߙ ܺ°, ܺ௨) als Constraint zu betonen, der die Werte ܺᇱ auf neuen Einängen in Abhängig-
keit der Werte ܺ° und ܺ௨ und auf neuen Ausgängen beschränkt, wird im Folgenden 
,ᇱࢄԢሺߙ ܺ௢௨ሻ  oder ߙԢሺࢄᇱ, ܺ°, ܺ௨) geschrieben. Um die Rolle von ߙሺܺ°, ܺᇱ, ܺ௨ሻ als Assertion zu 
betonen, die eine Aussage über neue Ausgangssignale in Abhängigkeit von neuen Eingabe-
signalen und sonstigen Signalen macht, wird im Folgenden ߙ°ሺܺ°, ܺԢ, ܺ௨) geschrieben. In 
beiden Fällen handelt es sich aber um den selben Ausdruck, nur dass die Rolle von neuen Ein- 
und Ausgängen vertauscht werden.  
 
Lemma 1: Es seien Traces ܺԢ und ܺ௢௨ der neuen Ein- und Ausgänge gegeben, die einen im-
plementierbaren Constraint ߙᇱሺࢄᇱ, ܺ௢௨ሻ erfüllen. Dann gibt es für jeden Trace ܻ௢௨ der neuen 
Ausgänge und sonstigen Signale einen Trace ܻԢ der neuen Eingänge mit ߙᇱሺࢅᇱ, ܻ௢௨ ሻ und 
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,ሺܺᇱ݌݁ݏ ܻᇱሻ ൐ ,ሺܺ௢௨ ݌݁ݏ ܻ௢௨ሻ. Anschaulich besagt dieser Satz, dass der Constraint ߙᇱ Ände-
rungen an den neuen Ausgangssignalen oder an den sonstigen Signalen bezüglich des gewähl-
ten verfeinerten Zeitbegriffes verzögert an die neuen Eingaben weitergibt.  
 
Beweis: Da ߙᇱ implementierbar ist, gibt es ein ܨ, sodass ܰఈᇱሺܺ௢௨, ,ܨ ܺԢሻ. Sei ܻᇱ bestimmt 
durch ܰఈᇱሺܻ௢௨, ,ܨ ܻԢሻ. Dadurch unterscheiden sich ܺԢ und ܻᇱ frühestes im ersten Takt, in dem 
sich ܺ௢௨ und ܻ௢௨ unterscheiden. Für jeden kombinatorischen Pfad durch ܰఈᇱ von einem neu-
en Ausgangssignal ܽ zu einem neuen Eingangssignal ܾ gilt jedoch ݇ሺܽሻ ൏ ݇ሺܾሻ. Wenn ܺԢ 
und ܻԢ gleich sind für alle Eingangssignale mit Indices ൑ ݇, so sind die Ausgangssignale 
gleich bis zu größeren Indices. Das begründet die Ungleichung.  
 
Lemma 2: Zu Traces ܺԢ und ܻԢ werden durch ܯᇱሺܺᇱ, ܺ°, ܺ௨ሻ und ܯᇱሺܻᇱ, ܻ°, ܻ௨ሻ zwei Traces 
ܺ° und ܻ° bestimmt. Es ist ݌݁ݏሺܺ°, ܻ°ሻ ൐ ,ሺܺᇱ݌݁ݏ ܻᇱሻ und ݌݁ݏሺܺ௨, ܻ௨ሻ ൒ ,ሺܺᇱ݌݁ݏ ܻᇱሻ. An-
schaulich besagt dieses Lemma, dass Änderungen an den neuen Eingängen zu Änderungen an 
den sonstigen Signalen führen können, die auch bezüglich des verfeinerten Zeitbegriffes 
gleichzeitig stattfinden. Hingegen führen die Änderungen zu späteren Änderungen an den 
neuen Ausgängen.  
 
Insofern ist die Aussage dieses Lemmas eine direkte Konsequenz der Definition des Kausali-
tätsindexes.  
 
Lemma 3: Zu einem Trace ܺԢ seien zwei Traces ଵܺ

௢௨ und ܺଶ
௢௨ gegeben, von denen der eine 

,ᇱሺܺԢߙ ଵܺ
௢௨ሻ und der andere ܯᇱሺܺᇱ, ܺଶ

௢௨ሻ erfülle. Dann gibt es Traces ܻԢ und ܻ௢௨, die 
,ᇱሺܻᇱܯ ܻ௢௨ሻ und ߙᇱሺܻᇱ, ܻ௢௨ሻ erfüllen, und für die ݌݁ݏሺܺᇱ, ܻᇱሻ ൐ ሺ݌݁ݏ ଵܺ

௢௨, ܺଶ
௢௨ሻ gilt.  

 
Beweis: ܻԢ wird induktiv erzeugt, indem Folgen ௡ܻ

ᇱ und ௡ܻ
௢௨ von Traces erzeugt werden, für 

die jeweils ߙᇱሺ ௡ܻ
ᇱ, ௡ܻ

௢௨ሻ gilt. Die Betrachtung startet für ݊ ൌ 0 mit ଴ܻ
ᇱ ൌ  ܺԢ und ଴ܻ

௢௨ ൌ  ଵܺ
௢௨.  

 
Schritt von ݊ auf ݊ ൅ 1: ௡ܻାଵ

௢௨  werde durch ܯᇱሺ ௡ܻ
ᇱ, ௡ܻାଵ

௢௨ ሻ bestimmt. Sei ሺݐ௡, ݇௡ሻ ൌ
ሺ݌݁ݏ ௡ܻ

௢௨, ௡ܻାଵ
௢௨ ሻ. Nach Lemma 1 gibt es ein ௡ܻାଵ

ᇱ , das ߙᇱሺ ௡ܻାଵ
ᇱ , ௡ܻାଵ

௢௨ ሻ erfüllt, und für das 
ሺ݌݁ݏ ௡ܻ

ᇱ,  ௡ܻାଵ
ᇱ ሻ ൐ ሺ݌݁ݏ ௡ܻ

௢௨,  ௡ܻାଵ
௢௨ ሻ gilt. Wenn ௡ܻାଶ

௢௨  durch ܯᇱሺ ௡ܻାଵ
ᇱ , ௡ܻାଶ

௢௨ ሻ bestimmt wird, er-
fährt ܯᇱ bis ݌݁ݏሺ ௡ܻ

ᇱ,  ௡ܻାଵ
ᇱ ሻ die selben Eingaben wie bei der Bestimmung von ௡ܻାଵ

௢௨ . Damit 
lässt sich unter Verwendung von Lemma 2 herleiten 
 

ሺݐ௡ାଵ, ݇௡ାଵሻ ൌ ሺ݌݁ݏ ௡ܻାଵ
௢௨ , ௡ܻାଶ

௢௨ ሻ ൒ ሺ݌݁ݏ ௡ܻ
ᇱ, ௡ܻାଵ

ᇱ ሻ ൐ ሺ݌݁ݏ ௡ܻ
௢௨, ௡ܻାଵ

௢௨ ሻ ൌ  ሺݐ௡, ݇௡ሻ 
 
ሺݐ௡, ݇௡ሻ ist damit eine streng monoton wachsende Folge, die diejenigen Elemente der Traces 

௡ܻ
ᇱ  angibt, die sich für größere ݊ nicht mehr ändern. ܻԢ kann also so gewählt werden, dass es 

nur aus solchen Elementen besteht, die sich nicht mehr ändern. Da der Kausalitätsindex be-
schränkt ist, wächst ݐ௡ über alle Grenzen. Zur Bestimmung des Wertes von ܻԢ zum Taktzeit-
punkt T muss also nur ein ݊ bestimmt werden, das so groß ist, dass ݐ௡ ൐ ܶ. Der Wert von ௡ܻ

ᇱ 
zum Taktzeitpunkt ܶ ist dann der gewünschte und ܻ௢௨ ergibt sich daraus durch ܯᇱሺܻᇱ, ܻ௢௨ሻ. 
Für alle ݊ ist dadurch ݌݁ݏሺܻᇱ, ௡ܻାଵ

ᇱ ሻ ൒ ሺ݌݁ݏ  ௡ܻାଵ
ᇱ , ௡ܻାଶ

ᇱ ሻ ൐ ሺݐ௡, ݇௡ሻ.  Wegen Lemma 2 ist da-
her ݌݁ݏሺܻ௢௨, ௡ܻାଶ

௢௨ ሻ ൐  ሺݐ௡, ݇௡ሻ.   
 
Dass auch ߙᇱሺܻᇱ, ܻ௢௨ሻ gilt, ist folgendermaßen einzusehen: Weil ߙԢ eine Safetybedingung ist, 
würde sich eine Verletzung schon auf einem endlichen Anfangsstück von ܻᇱ und ܻ௢௨ erge-
ben, das bei geeigneter Wahl von ݊ mit geeigneten Anfangsstücken von ௡ܻ

ᇱ und ௡ܻ
௢௨ überein-

stimmt, für die aber ߙᇱሺ ௡ܻ
ᇱ, ௡ܻ

௢௨ሻ gilt. Daher kann ߙᇱሺܻᇱ, ܻ௢௨ሻ nicht verletzt sein.  
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Aus den Definitionen ergibt sich ଴ܻ
ᇱ ൌ  ܺԢ, ଴ܻ

௢௨ ൌ  ଵܺ
௢௨, ଵܻ

௢௨ ൌ  ܺଶ
௢௨, ሺݐ଴, ݇଴ሻ ൌ ሺݐ, ݇ሻ. Ent-

sprechend ist  
 

,ሺܺᇱ݌݁ݏ ܻᇱሻ ൒ ݉݅݊൫݌݁ݏሺܺᇱ, ଵܻ
ᇱሻ, ,ሺܻᇱ݌݁ݏ ଵܻ

ᇱሻ൯ ൌ ݉݅݊൫݌݁ݏሺ ଴ܻ
ᇱ, ଵܻ

ᇱሻ, ,ሺܻᇱ݌݁ݏ ଵܻ
ᇱሻ൯ ൐ ሺݐ଴, ݇଴ሻ

ൌ ሺ݌݁ݏ  ଴ܻ
௢௨, ଵܻ

௢௨ሻ ൌ ሺ݌݁ݏ ଵܺ
௢௨, ܺଶ

௢௨ሻ 
 
Lemma 4: Eine besondere Konsequenz von Lemma 3 ist, dass es zu jedem implementierba-
ren Constraint ߙᇱ und zu jedem Eingabetrace ܫ mit Γሺܫሻ Traces ܻᇱ und ܻ௢௨ gibt, die 
,ᇱሺܻԢߙ ܻ௢௨ሻ und ܯᇱሺܻԢ, ܻ௢௨ሻ erfüllen.  

8.2.6 Hauptbeweis 
Der Beweis wird wiederum durch rekursive Definition zweier Folgen von Traces ܺ௡

ᇱ  und ܺ௡
௢௨ 

geführt. Aufgrund von Lemma 4 gibt es zunächst ܺ଴
ᇱ  und ܺ଴

௢௨, für die ܯᇱሺܺ଴
ᇱ , ܺ଴

௢௨ሻ und 
ᇱሺܺ଴ߙ

ᇱ , ܺ଴
௢௨ሻ gilt. Aufgrund der Voraussetzung gilt dann auch ߙ°ሺܺ଴

௢, ܺ଴
ᇱ , ܺ଴

௨ሻ.  
 
Es seien nun bereits Traces ܺ௡

ᇱ  und ܺ௡
௢௨ gefunden, die ܯᇱሺܺ௡

ᇱ , ܺ௡
௢௨ሻ, ߙᇱሺܺ௡

ᇱ , ܺ௡
௢௨ሻ, und 

ሺܺ௡°ߙ
௢, ܺ௡

ᇱ , ܺ௡
௨ሻ erfüllen. Sei ෠ܺ௡

ᇱ  der Trace ܺ௡
ᇱ , in dem alle neuen Eingänge durch Ausgänge 

ersetzt worden sind. Analog sei ෠ܺ௡
௢ der Trace ܺ௡

௢, in dem alle neuen Ausgänge durch die zu-
gehörigen neuen Eingänge ersetzt sind.  
 
Da  ߙ°ሺܺ௡

௢, ܺ௡
ᇱ , ܺ௡

௨ሻ gilt, gilt auch ߙᇱ൫ ෠ܺ௡
௢, ෠ܺ௡

ᇱ , ܺ௡
௨൯. Nun werde Lemma 1 auf die Traces ܺ௡

௢, 
ܺ௡

௨, ෠ܺ௡
ᇱ  und ෠ܺ௡

௢ und ߙᇱ൫ ෠ܺ௡
௢, ෠ܺ௡

ᇱ , ܺ௡
௨൯ angewandt. Das zeigt, dass es einen neuen Trace ௡ܻାଵ

ᇱ  
gibt, der ߙᇱሺ ௡ܻାଵ

ᇱ , ܺ௡
௢, ܺ௡

௨ሻ erfüllt, und für den ݌݁ݏ൫ ௡ܻାଵ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯ ൐ ൫ܺ௡݌݁ݏ
௢, ෠ܺ௡

ᇱ ൯ ൌ ሺ݌݁ݏ ෠ܺ௡
௢, ܺ௡

ᇱ ሻ.  
 
Wenn der neue Trace ௡ܻାଵ

ᇱ  in die geschnittene Schaltung eingegeben wird, wird vermittels 
ᇱሺܯ ௡ܻାଵ

ᇱ , ௡ܻାଵ
௢௨ ሻ ein neuer Trace der neuen Ausgabesignale erzeugt. Durch Anwendung von 

Lemma 3 auf ߙᇱሺ ௡ܻାଵ
ᇱ , ܺ௡

௢௨ሻ und ܯᇱሺ ௡ܻାଵ
ᇱ , ௡ܻାଵ

௢௨ ሻ ergibt sich die Existenz von Traces ܺ௡ାଵ
ᇱ  und 

ܺ௡ାଵ
௢௨ , für die ߙᇱሺܺ௡ାଵ

ᇱ , ܺ௡ାଵ
௢௨ ሻ und ܯᇱሺܺ௡ାଵ

ᇱ  , ܺ௡ାଵ
௢௨ ሻ sowie ݌݁ݏሺܺ௡ାଵ

ᇱ , ௡ܻାଵ
ᇱ ሻ ൐ ሺܺ௡݌݁ݏ

௢௨, ௡ܻାଵ
௢௨ ሻ 

gilt. Weiter kann mit Lemma 2 abgeschätzt werden 
 

ሺܺ௡݌݁ݏ
௢௨, ௡ܻାଵ

௢௨ ሻ ൐ ሺܺ௡݌݁ݏ
ᇱ , ௡ܻାଵ

ᇱ ሻ ൒ ݉݅݊ ቀ݌݁ݏ൫ܺ௡
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯, ൫݌݁ݏ ௡ܻାଵ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯ቁ ൒ ሺ݌݁ݏ ෠ܺ௡
௢, ܺ௡

ᇱ ሻ 
 
Aus der Voraussetzung des Hauptsatzes folgt dann auch ߙ°ሺܺ௡ାଵ

௢ , ܺ௡ାଵ
ᇱ , ܺ௡ାଵ

௨ ሻ. 
 
Mit der Rechenregel ݌݁ݏሺܣ, ሻܤ ൒ ݉݅݊ሺ݌݁ݏሺܣ, ,ሻܥ ,ܤሺ݌݁ݏ  ,ሻሻ läßt sich weiter argumentierenܥ
dass ݌݁ݏ൫ܺ௡ାଵ

ᇱ , ෠ܺ௡ାଵ
௢ ൯ ൒ minሺ݌݁ݏሺܺ௡ାଵ

௢ ,  ܺ௡
௢ሻ, ሺܺ௡ାଵ݌݁ݏ

ᇱ , ෠ܺ௡
௢ሻሻ.  Dabei gilt ݌݁ݏሺܺ௡ାଵ

௢ , ܺ௡
௢ሻ ൐

ሺܺ௡ାଵ݌݁ݏ
ᇱ , ܺ௡

ᇱ ሻ ൒ min ቀ݌݁ݏሺܺ௡ାଵ
ᇱ , ௡ܻାଵ

ᇱ ሻ, ൫݌݁ݏ ௡ܻାଵ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯, ൫ܺ௡݌݁ݏ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯ቁ ൌ ൫ܺ௡݌݁ݏ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯ und 

൫ܺ௡ାଵ݌݁ݏ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯ ൒ min ቀ݌݁ݏሺܺ௡ାଵ
ᇱ , ௡ܻାଵ

ᇱ ሻ, ൫݌݁ݏ ௡ܻାଵ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯ቁ ൐ ൫ܺ௡݌݁ݏ
ᇱ , ෠ܺ௡

௢൯.  
Also ist ݌݁ݏ൫ܺ௡ାଵ

ᇱ , ෠ܺ௡ାଵ
௢ ൯ ൐ ൫ܺ௡݌݁ݏ

ᇱ , ෠ܺ௡
௢൯. 

 
Die Folge von Kausalitätszeitpunkten ሺݐ௡, ݇௡ሻ ൌ ൫ܺ௡݌݁ݏ

ᇱ , ෠ܺ௡
௢൯  wächst daher über alle Gren-

zen. Daher werde ܺԢ in derselben Weise wie in Lemma 3 definiert: Um den Wert von ܺԢ zum 
Taktzeitpunkt ܶ zu definieren, wird ein ݊ mit ܶ ൏  ௡ gesucht und der Wert von ܺԢ zu diesemݐ
Zeitpunkt durch ܺ௡

ᇱ  definiert. ܺ° ergebe sich durch Eingabe von ܺᇱ und ܫ in die geschnittene 
Schaltung, d.h. durch ܯᇱሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ. Die Gültigkeit von ߙᇱሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ zeigt sich wie 
im Beweis von Lemma 3. Auf die selbe Weise zeigt sich, dass ܺԢ und ܺ° gleich sind modulo 
korrespondierender neuer Ein- und Ausgänge. Damit wurde zu dem Trace ܫ der primären 



142 
 

Eingänge der Gesamtschaltung ein Trace ܺ der Signale der Menge ঘ gefunden, mit dem 
,ܫሺߙ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ erfüllt wird. Da dies für jeden Trace ܫ gilt, ist der Satz damit bewiesen.  

8.2.7 Erweiterter Constraint ડ 
Der Hauptsatz aus Abschnitt 8.2.2 ist mit einem nicht-reaktiven Constraint Γሺܫሻ formuliert. 
Das ist meist unzureichend, weil die meisten Constraints reaktiv sind. Nachfolgend soll des-
wegen der folgende Satz bewiesen werden: 
 
Gegeben sei eine Schaltung ܯᇱሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ mit Eingangssignalen ܫ  und ܺᇱ, Ausgabesig-
nalen ܱ und ܺ°, sowie internen Signalen ܷ. Die ܺᇱ und ܺ° zugrundeliegenden Signale sollen 
gleiche Typen haben. Gegeben seien zwei Constraints Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ und ߙሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ. Γ 
sei implementierbar und beschränke ߙ ,ܫ sei implementierbar und beschränke ܫ und ܺᇱ. Ferner 
gelte 
 

Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ֜  ሧ ,ܫሺߙ ܺᇱܷ, ܱ, ܺ°ሻ
௑ᇱ

 

 
Unter den Constraints Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ, Γሺܬ, ܷ, ܱ, ܺԢሻ und ߙሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ lasse sich die Asserti-
on ߙሺܬ, ܺ°, ܷ, ܱ, ܺԢሻ auf ܯᇱሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ beweisen, d.h. es gelte 
 

Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר Γሺܬ, ܷ, ܱ, ܺԢሻ ר ,ܫሺߙ ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר ,ܫᇱሺܯ ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ֜ ,ܬሺߙ  ܺ°, ܷ, ܱ, ܺԢሻ 
 
Sei ܯሺܫ, ܷ, ܺ, ܱሻ ൌ ,ܫᇱሺܯ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ die Schaltung, die aus ܯᇱ durch Verbinden der Signale 
ܺᇱ und ܺ° entsteht.  
 

Die Mengen kombinatorischer Abhängigkeiten ܭ୻, ܭఈ und ܭM entsprechend Abschnitt 6.2.4 
sollen sich zu einem zyklenfreien Graphen vereinigen.  
 
Dann gilt auf ܯሺܫ, ܷ, ܺ, ܱሻ unter dem Constraint Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺሻ die Assertion ߙሺܫ, ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ, 
d.h. 
 

M'

NΓ J I O

X°X'

F

 
Abbildung 27: Zum Beweis der Erweiterung um einen reaktiven Constraint 
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ሥ Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺሻ ר
ூ,௎,ை,௑

,ܫሺܯ ܷ, ܺ, ܱሻ ֜ ,ܫሺߙ  ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ 

 
Zum Beweis sei ܰ୻ሺܷ, ܱ, ܺ, ,ܨ ,ܫሻ die Ersatzschaltung von Γሺܫ ܷ, ܱ, ܺሻ mit freien Eingangs-
signalen ܨ und Eingangssignalen ܷ, ܱ, ܺ, die aus der Schaltung abgegriffen werden, und mit 
dem primären Ausgang ܫ, mit dem ܯ versorgt wird. ܯ und ܰ୻ seien so verschaltet, wie es 
Abbildung 27 zeigt. 
 
Diese Schaltung hat als primäre Eingangssignale die Signale von ܨ und als geschnittene Sig-
nale die Signale von ܫ und ܺ. ܨ ist nicht durch irgendeinen Constraint beschränkt.  
 
Die Schaltung aus ܯԢ und ܰ୻ hat als primäre Eingangssignale die Signale von ܨ und als ge-
schnittene Signale die Signale von ܫ und ܺ. ܨ ist überhaupt nicht beschränkt.  
 
Die Signale von ܫ und ܺ seien an der angegebenen Stelle geschnitten. Auf dem aus  ܯᇱ und 
ܰ୻ bestehenden Modell gilt nun 
 

ሥ Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר
ி,ூ,௃,௎,ை,௑ᇲ,௑°

,ܫሺߙ ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר ,ܫᇱሺܯ ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר ܰ୻ሺܷ, ܱ, ܺᇱ, ,ܨ ሻܬ

ൌ Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר ሺܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר ,ܫᇱሺܯ ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר Γሺܬ, ܷ, ܱ, ܺԢሻ
֜ ,ܬሺߙ ܺ°, ܷ, ܱ, ܺԢሻ ר  Γሺܬ, ܷ, ܱ, ܺԢሻ 

 
Nun ist ߙሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ein implementierbarer Constraint für ܫ und ܺԢ. Dies 
kann folgendermaßen eingesehen werden: Da ߙሺܫ, ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ein implementierbarer Cons-
traint für ܫ und ܺԢ ist, gibt es eine Ersatzschaltung ܰఈ, deren Eingangssignale die Signale 
von ܷ, ܱ, ܺ° sind, und die zusätzliche freie Eingabesignale habe, die mit ܳ bezeichnet seien. 
Die Zustandssignale von ܰఈ seien durch den Trace ܵ gegeben. Δ൫ܷሺ௧ሻ, ܱሺ௧ሻ, ܺ°ሺ௧ሻ, ܳሺ௧ሻ, ܵሺ௧ሻ൯ 
Δሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ݍ ,ݑሻ bestimme den Folgezustand, Λଡ଼ᇱሺݏ ,݋ ,°ݔ ,ݍ  ሻ den Wert von XԢሺ୲ሻ undݏ
ΛIሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ݍ   .ሺ௧ሻܫ ሻden Wert vonݏ
 
Vermittels ܰ୻ሺܷ, ܱ, ܺ°, ,ܨ  erzeugt worden. Es soll nun aus ܰఈ eine ܫ ሻ sei bereits ein Traceܫ
Schaltung konstruiert werden, die ܫ einlesen kann und alle ܺᇱ ausgibt, für die 
,ܫሺߙ ܺᇱ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ ר Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ gilt. Zur Bestimmung dieser Schaltung werden zunächst alle 
Werte durchnummeriert, die ݍ annehmen kann. Dies gibt die endliche Folge ݍ଴, ,ଵݍ ,ଶݍ … ,  ௡ݍ
Dann werden alle Folgezustand- und Ausgabelogiken von ܰఈ ݊-mal vervielfältigt und ihr ݍ-
Eingang durch alle ݍ௞ substituiert. Als nächstes wird das kleinste ݇ bestimmt, mit dem 
ΛIሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,௞ݍ  ሺ௧ሻ gilt. Ein solches existiert wegen der Voraussetzung über die Relationܫ = ሻݏ
zwischen Γ und ߙ. Dieses kleinste ݇ wird mit ܭ bezeichnet. Anschließend wird eine Schal-
tung gebaut, die zu den Eingaben ܫ, ܷ, ܱ, ܺ° und dem neuen freien Eingabesignal ܳԢ alle mög-
lichen Traces ܺᇱ ausgibt. Diese Schaltung ergibt sich aus dem Pseudo-Code 
 

if ݍᇱ ൌ ଴ݍ ר ΛIሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,଴ݍ   ሺ௧ሻܫ = ሻݏ
then ܺԢሺ௧ሻ ൌ Λଡ଼ᇱሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,଴ݍ ሻ and ܵሺ௧ାଵሻݏ ൌ  Δሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,଴ݍ  ሻݏ

else if ݍᇱ ൌ ଵݍ ר ΛIሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ଵݍ   ሺ௧ሻܫ = ሻݏ
then ܺԢሺ௧ሻ ൌ Λଡ଼ᇱሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ଵݍ ሻ and ܵሺ௧ାଵሻݏ ൌ  Δሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ଵݍ  ሻݏ

else if ݍᇱ ൌ ଶݍ ר ΛIሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ଶݍ   ሺ௧ሻܫ = ሻݏ
then ܺԢሺ௧ሻ ൌ Λଡ଼ᇱሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ଶݍ ሻ and ܵሺ௧ାଵሻݏ ൌ  Δሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,ଶݍ  ሻݏ

… 
else if ݍᇱ ൌ ௡ݍ ר ΛIሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,௡ݍ   ሺ௧ሻܫ = ሻݏ

then ܺԢሺ௧ሻ ൌ Λଡ଼ᇱሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,௡ݍ ሻ and ܵሺ௧ାଵሻݏ ൌ  Δሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,௡ݍ  ሻݏ
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else ܺԢሺ௧ሻ ൌ Λଡ଼ᇱሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,௄ݍ ሻ and ܵሺ௧ାଵሻݏ ൌ  Δሺݑ, ,݋ ,°ݔ ,௄ݍ  ሻݏ
end if; 
  

Für alle Traces ܳ, für die das ursprüngliche ܰఈ Traces ܫ, ܺᇱ bestimmte, für die auch 
Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ galt, liefert die neue Schaltung weiterhin die selben ܺԢ. Für solche Traces ܳ, bei 
denen ܰఈ Traces ܫ, ܺᇱ bestimmte, für die Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺ°ሻ nicht galt, verhält die neue Schaltung 
sich, als ob ܳ geeignet abgewandelt wurde. Damit leistet die neue Schaltung das gewünschte.  
Damit ist der Hauptsatz anwendbar und sichert auf dem aus ܯᇱ und ܰ୻ bestehenden unge-
schnittenen Modell, in dem ܫ und ܬ identifiziert sind, die Beziehung 
 

,ܫᇱሺܯ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ ר ܰ୻ሺܷ, ܱ, ܺ, ,ܨ ሻܫ ֜ ,ܫሺߙ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ ר  Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺሻ 
 
zu. Da ܨ zu gegebenen Traces ܷ, ܱ, ܺ alle ܫ mit Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺሻ ausleuchtet und 
,ܫᇱሺܯ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ ൌ ,ܫሺܯ ܷ, ܺ, ܱሻ ist, gilt daher auch 
 

Γሺܫ, ܷ, ܱ, ܺሻ ר ,ܫሺܯ ܷ, ܺ, ܱሻ ֜ ,ܫሺߙ ܺ, ܷ, ܱ, ܺሻ 
 
und damit ist der Beweis erbracht.  
 

8.2.8 Bemerkung zum Schließen von Schnitten 
Ein Constraint ߙᇱሺܺᇱ, ܺ°ሻ ൌ  ሺܺᇱ ൌ ܺ°ሻ für Traces einiger neuer Eingangssignale und der 
zugehörigen Ausgangssignale ist zwar implementierbar, kann aber nicht Constraint des 
Hauptsatzes sein, weil dann die kombinierte Schaltung kombinatorische Schleifen enthielte.  
 
Es kann aber ohne Beschränkung der Allgemeinheit angenommen werden, dass jedes der 
durch neuen Ausgangssignale des Traces ܺ° von jeweils einem eindeutig zugeordneten inter-
nen Signal getrieben wird. Sei ௜ܺ௡௧ der zugehörige Trace. Der Constraint ߙᇱሺܺᇱ, ௜ܺ௡௧ሻ ൌ
 ሺܺᇱ ൌ ௜ܺ௡௧ሻ ist wiederum implementierbar. Aber er führt auch nicht zu kombinatorischen 
Schleifen der kombinierten Schaltung. Die zugehörige Assertion ߙ°ሺܺ°, ௜ܺ௡௧ሻ ൌ  ሺܺ° ൌ ௜ܺ௡௧ሻ 
gilt trivialerweise. Daher kann der Hauptsatz aus Abschnitt 8.2.2 angewandt werden und be-
weist die nicht sonderlich erhellende Assertion ߙሺܺ, ܺሻ ൌ ሺܺ ൌ ܺሻ über das ungeschnittene 
Modell ܯ. Das Wesentliche an dieser Beobachtung ist jedoch, dass ߙᇱሺܺᇱ, ௜ܺ௡௧ሻ für die Veri-
fikation auf dem geschnittenen Modell ܯԢ vorausgesetzt werden darf, und dass diese Voraus-
setzung den Schnitt durch alle Signale von X' wieder schließt.  
 
In der Tat lassen sich aufgrund dieser Überlegung Schnitte in Signalen wieder schließen, aber 
nur dann, wenn der Constraint ߙᇱ keine weiteren Einschränkungen über diese Signale fordert. 
Denn wenn der Constraint außer  ߙଵ

ᇱ ሺܺᇱ, ௜ܺ௡௧ሻ ൌ ሺܺᇱ ൌ ௜ܺ௡௧ሻ über die selben Signale in 
ܺᇱweitere Einschränkungen ߙଶ

ᇱ ሺܺᇱ, ܺ°, ܺ௨ሻ machte, dann wäre der gesamte Constraint 
ᇱߙ ൌ ଵߙ

ᇱ ר ଶߙ
ᇱ  nicht mehr implementierbar und daher der Hauptsatz nicht mehr anwendbar. Es 

können also nur solche geschnittenen Signale wieder zusammengefügt werden, über die sonst 
keine weiteren Einschränkungen gemacht wurden.  

8.3 Anwendungen des Hauptsatzes 

8.3.1 Zerlegen vollständiger Verifikationen 
Abschnitt 6.4.5 behandelt das Zerlegen einer vollständigen Verifikation in Cluster. Es wird 
herausgearbeitet, dass die Cluster auf einem Modell verifiziert werden müssen, in dem sie 
nicht zyklisch voneinander abhängen dürfen. Zyklische Abhängigkeiten zwischen Clustern 
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der eigentlich zu untersuchenden Schaltung ܯ müssen durch Schneiden von Signalen aufgeb-
rochen werden, sodass ein Modell ܯԢ mit geschnittenen Signalen und einem azyklischen 
Clustergraph entsteht. Dieses Modell sei aus den Clustern ܯ௝ gebildet.  
 
In ܯԢ gibt es folgede Kategorien von Signalen: Primäre Ein- bzw. Ausgänge von ܯ mit dem 
Trace ܫ bzw. ܱ, durch Schneiden entstandene neue Ein- bzw. Ausgänge mit dem Trace ܺԢ 
bzw. ܺ௢, interne Signale, die lokale Eingänge einem Cluster sind, mit dem Trace ܻ, und in-
terne Signale der Cluster mit dem Trace ܷ.  
 
Zu ܯ gebe es eine globale Integrationsbedingung aus einer globalen Integrationsannahme ܣܩ 
und einer globalen Integrationszusicherung ܥܩ.  mit einer Beschreibung darüber, unter wel-
chen Bedingungen die ungeschnittene Gesamtschaltung ܯ vollständig verifiziert sein soll. Für 
jeden Cluster ܯ௝ gibt es eine lokale Integrationsannahme ܣܫ௝ und eine lokale Integrationszu-
sicherung ܥܫ௝, sowie eine bezüglich der jeweiligen Integrationsbedingung vollständige Eigen-

schaftsmenge ௝࣪ . Es soll nachgewiesen werden, dass ڂ ௝࣪ eine im Sinne von 5-1 bzw. 6-1 
vollständige Eigenschaftsmenge mit der Integrationsannahme ܣܩ und der Integrationszusi-
cherung ܥܩ, falls die Voraussetzungen 1 bis 5 aus Abschnitt 6.4.5 erfüllt sind. 
 
Um zu beweisen, dass ܯ durch die vollständigen Verifikationen der  ܯ௝ selbst vollständig 
verifiziert ist, werden zwei beliebige Schaltungen ܯ und ܯഥ  angenommen, die beide alle Ei-
genschaftssätze erfüllen, und die die Strukturbedingungen aus Voraussetzung 1 erfüllen.  
 

MM1

MM2

MM3

MMn

...

Verbindungsstruktur

XX'XX°
XX° OO

II

XX'XX°

XX'XX°

XX'XX°

OO

OO

XX°

XX°

XX°

II

II

II

OO

YY

YY

YY

 
Abbildung 28: Zum Beweis der Zerlegung vollständiger Verifikationen 
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Diese beiden Schaltungen bestehen aus Blöcken ܯ௝ und  ܯഥ௝. Ihre Verbindungsstruktur ist 
gleich. Abbildung 28 verdeutlicht die Situation, wobei alle Objekte als Paare entsprechend 
Abschnitt 6.2.1 aus den entsprechenden Objekten aus ܯ und ܯഥ  verstanden werden sollen. 
Durch den angedeuteten Schnitt der Verbindungssignale ܺ zerfallen ܯ und ܯഥ  wieder in die 
Cluster ܯ௝, die aber durch die Signale von ܻܻ weiterhin verbunden bleiben. Die Cluster sind 
vollständig verifiziert, d.h. sie genügen  
 

ሥ ,ܫܫ௝ሺܣܫ ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ ר ܲ ௝ܲሺܫܫ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ
௝

֜ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ 
 
Im Folgenden werde die Parameterliste ሺܫܫ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ nicht mehr geschrieben. 
Bei Hinzunahme von ܣܩሺܫܫ, ܷܷ, ܺܺ°, ܻܻ, ܱܱሻ und ܣܩ෢ ൌ ,ܬܬሺܣܩ ܷܷ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܱܱሻ wird die-
ser Ausdruck zu  
 

ሥ൫ܣܩ ר ෢ܣܩ ר ௝ܣܫ ר ܲ ௝ܲ ֜ ܣܩ ר ෢ܣܩ ר ௝൯ܥܫ
௝

 

 
Der zyklenfreie Clustergraph sichert aufgrund von Voraussetzung 4 analog zu den Verhältnis-
sen in Abschnitt 6.1.4 zu, dass die Teile ܣܫ௝

௜௡௧ሺܻܻ, ܷܷ, ܱܱሻ der lokalen Integrationsannahmen 
durch den oder die jeweiligen Vorgängercluster gerechtfertigt werden. Daher gilt 
 

ሥ൫ܣܩ ר ෢ܣܩ ר ௝ܣܫ
௣௥௜௠ ר ܲ ௝ܲ ֜ ܣܩ ר ෢ܣܩ ר ௝൯ܥܫ

௝

 

 
Durch Umgruppieren der Konjunktionen und aufgrund der Voraussetzung 4 ist dies gleichbe-
deutend mit  
 

ቌܣܩ ר ෢ܣܩ ר ሥ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ ר ሥ ܲ ௝ܲ

௝௝

ቍ ֜ ቌܣܩ ר ෢ܣܩ ר ሥ ௝ܥܫ
௝

ቍ

֜ ሥ ,ܬܬ௝ሺܣܫ ܺܺ°, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺԢሻ
௝

֜ ሥ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ሺܬܬ, ܺܺ°, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺԢሻ

௝

 

 
Die letzte Umformung ergibt sich aus Voraussetzung 1.  
 
Dies wird wegen der in Voraussetzung 1 verlangten Struktur zu  
 

ሥ ,ܫܫሺܣܩ ܷܷ ܺܺ°, ܻܻ, ܱܱ, ሻ ר ,ܬܬሺܣܩ ܷܷ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܱܱሻ
ூூ,௎௎,ைை,௑௑ᇲ,௑௑°

ר ሥ ௝ܣܫ
௜௡௧ሺܻܻ, ܷܷ, ܱܱሻ ר

௝

ሥ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ሺܫܫ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ

௝

ר ሥ ܲ ௝ܲሺܫܫ, ܺܺᇱ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺ°ሻ
௝

֜ ሥ ௝ܣܫ
௜௡௧ሺܻܻ, ܷܷ, ܱܱሻ ר

௝

ሥ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ሺܬܬ, ܺܺ°, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺԢሻ

௝
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Auf diese Situation ist wegen der Voraussetzungen 1 und 3 der Satz aus Abschnitt 8.2.7 an-
wendbar. Daher gilt auf dem ungeschnittenen Paar ܯܯ von Schaltungen 
 

ቌܣܩሺܫܫ, ܷܷ ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ ר ሥ ܲ ௝ܲሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ
௝

ቍ

֜ ሥ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ

௝

 

 
Weiterhin ist für alle Quellen ܯ௝ des Clustergraphen von ܯԢ 
 

,ܫܫ௝ሺܣܫ ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ ൌ ௝ܣܫ
௣௥௜௠ሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ 

 
und wegen  
 

,ܫܫሺܣܩ ܷܷ ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ ר ,ܫܫ௝ሺܣܫ ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ ר ܲ ௝ܲሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ
֜ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ 

 
gilt auch ܣܫ௞

௜௡௧ሺܻܻ, ܷܷ, ܱܱሻ für alle Cluster ܯ௞, die nur von Quellen dieses Graphen abhän-
gen. Für diese ܯ௞ gilt damit ܣܫ௞ሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ und die obige Argumentation läßt 
sich aufgrund der Zyklenfreiheit des Clustergraphen von ܯԢ solange wiederholen, bis ܣܫ௝ für 
alle Cluster nachgewiesen ist, und sich dann aufgrund der Voraussetzung 5 ergibt  
 

ቌܣܩሺܫܫ, ܷܷ ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ ר ሥ ܲ ௝ܲሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ
௝

ቍ

ൌ ቌܣܩሺܫܫ, ܷܷ ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ

ר ሥ ቀܣܫ௝ሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ ר ܲ ௝ܲሺܫܫ, ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻቁ
௝

ቇ

֜ ቌܣܩሺܫܫ, ܷܷ ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ ר ሥ ,ܫܫ௝ሺܥܫ ܺܺ, ܻܻ, ܷܷ, ܱܱ, ܺܺሻ
௝

ቍ

֜ ,ܫܫሺܥܩ ܷܷ ܺܺ, ܻܻ, ܱܱሻ 

 
Damit ist gezeigt, dass ڂ ௝࣪ eine im Sinne von 5-1 bzw. 6-1 vollständige Eigenschaftsmenge 
mit der Integrationsannahme ܣܩ und der Integrationszusicherung ܥܩ ist. 

8.3.2 Zusammensetzen vollständiger Verifikationen 
Das Zusammensetzen vollständiger Verifikationen entsprechend Abschnitt 6.3.2 ist ein Spe-
zialfall des Zerlegens, bei dem es keine intern lokalen Eingänge gibt. Der Satz überträgt sich 
also entsprechend. 
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