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초록  

이 논문은 성능과 확장성을 모두 크게 향상시키도록 설계된 새로운 비잔틴 결함 허용(BFT) 합의 프로토콜인 
MonadBFT를 소개한다. MonadBFT는 정상 경로에서 메시지 및 인증자 복잡도에 있어 선형성을 달성하
여 탈중앙화를 향상시킨다. 이는 단일 라운드 내에서 추측적(finality) 확정을 달성하며, 낙관적으로 반응성
을 보인다. 추측적 메커니즘은 블록 이중 제안(block equivocation)만이 추측적 실행을 되돌릴 수 있도록 
정교하게 설계되어, 프로토콜이 악의적인 행위에 대한 책임성을 보장할 수 있게 한다. MonadBFT의 주목
할 만한 혁신 중 하나는 테일 포킹(tail-forking)으로 알려진 특정 형태의 최대 추출 가능 가치(Maximal 
Extractable Value, MEV) 취약성에 대한 내재적 저항성이다. 테일 포킹은 악의적인 리더가 선행 리더의 
블록으로부터 분기(fork)하여 해당 블록이 버려지고 선행 리더가 보상을 받지 못하게 하는 경우 발생한다. 
이로 인해 악의적인 리더는 거래를 재정렬하거나, 훔치거나, 조작하여 MEV 착취를 악화시킬 수 있다. 
MonadBFT는 이러한 취약성을 효과적으로 완화하여 거래 처리의 공정성과 무결성을 보장한다. 우리의 지
식에 따르면, 이러한 모든 특성을 결합한 파이프라인 기반 리더형 BFT 합의 프로토콜은 존재하지 않는다.

1 서론  
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비잔틴 결함 허용(Byzantine Fault Tolerant, BFT) 합의 프로토콜은 일부 참여자가 임의로 일탈하더
라도 네트워크 참여자들이 합의에 도달할 수 있도록 한다. 블록체인 이전의 BFT 합의 알고리즘은 주로 하드
웨어나 소프트웨어 오류(예: 항공기 제어 시스템 [32]) 및 분산 컴퓨터 시스템 내의 악의적 공격 [10]을 처
리하기 위해 사용되었다. 블록체인 맥락에서의 합의 프로토콜 사용은 새로운 공정성 및 설계상의 과제를 도입
한다. 이는 참여자가 자신의 행동에 따라 보상을 받거나 페널티를 부과받기 때문이며, 또한 수백 개의 노드(또
는 검증자)가 프로토콜에 참여함에 따라 확장성 측면에서도 고려가 필요하다.

PBFT [10]와 같은 전통적인 BFT 프로토콜은 합의를 주도하는 고정된 리더를 가지지만, 블록체인에서 사
용되는 프로토콜은 단일 느린 리더에 대한 공정성과 강건성을 확보하기 위해 리더를 회전시킨다 [6]. 이후 
HotStuff [35]는 확장성을 위한 두 가지 핵심 발전을 개척하였다: (1) 회전하는 리더 간의 커밋 결정 파이
프라이닝, (2) 선형 통신 복잡도. 파이프라이닝(또는 제안의 체이닝)은 처리량을 두 배 이상(  이상) 증가
시키며, 선형 통신 복잡도는 블록체인이 더 많은 노드로 확장될 수 있게 하여 탈중앙화라는 핵심 속성을 강화
한다. HotStuff 계열의 초기 프로토콜들 [16, 22, 35]은 또 다른 바람직한 특성인 낙관적 반응성
(optimistic responsiveness)을 가진다. 즉, 누락 결함(omission fault)을 감지할 때를 제외하고는 
타임아웃을 기다리지 않고 네트워크 속도로 진행할 수 있는 능력이다. 정확한 타임아웃 설정에 대한 의존도를 
줄이는 것은 실제 구현에서 매우 중요하다. 지나치게 큰 타임아웃은 확정(finalization) 지연(latency)을 
증가시킬 수 있으며, 특히 반응성이 없는 프로토콜에 큰 영향을 미친다. 반대로 너무 짧은 타임아웃은 모델 가
정을 위반할 위험이 있다. 예를 들어, 인증서의 적시 수신에 의존하는 프로토콜은 타임아웃이 너무 낮게 설정
되면 인증서가 누락되어 리더의 제안이 다수의 검증자에게 거부될 수 있다. 이러한 상황은 일부 검증자만이 
더 엄격한 시간 제약을 충족시킬 수 있게 되어 중앙화 효과를 초래할 수 있다. 반면 반응형 프로토콜은 주로 누
락 결함을 감지하기 위해 타임아웃을 사용하므로 더 큰 타임아웃 값을 설정할 수 있으며, 이러한 결함은 일반
적으로 드물다고 가정한다.

테일 포킹(Tail-forking). 최근 연구 [17]는 테일 포킹이라 불리는 파이프라인 BFT 프로토콜의 공정성
과 생존성(liveness) 취약성을 드러냈다. 테일 포킹은 그림 1에 나타난 것처럼 리더 L3과 같은 악의적인 리
더가 선행 리더(L2)가 제안한 블록으로부터 의도적으로 포크하여 해당 블록이 버려지고 L2가 블록체인 보
상을 받지 못하게 하는 경우 발생한다. 또한 L3은 L2의 블록에 포함된 거래를 훔치거나 재정렬하며, 자신의 
거래를 삽입하여 L2의 거래를 이용할 수 있다. 이러한 현상은 일반적으로 최대(이전에는 채굴자) 추출 가능 
가치(Maximal (formerly, miner) Extractable Value, MEV) [2, 12]라고 불리며, 지금까지 수억 달
러 규모의 착취적 이익을 초래하였다. 테일 포킹은 여러 블록 간의 거래 재정렬을 가능하게 하여 MEV 문제
를 더욱 악화시킨다.

지연 시간(Latency). HotStuff 계열의 프로토콜은 선형 통신 복잡도로 인해 (예: PBFT와 비교하여) 더 
높은 지연 시간을 감수한다. HotStuff의 경우 3.5 라운드 트립, Fast-HotStuff [22] 및 Jolteon [16]
의 경우 2.5 라운드 트립으로, 이는 결함이 있는 리더로부터 회전하는 과정에서 더 높은 통신 비용을 수반한
다. HotStuff-1 [24] 및 HotStuff-2 [28]와 같은 최근의 시도는 (HotStuff-1의 경우 추측적 접근을 
통해) HotStuff의 지연 시간을 줄이지만, 불행히도 반응성을 상실한다.
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그림 1. 리더 L3에 의한 테일 포킹 공격

1.1 MonadBFT  

본 연구에서는 앞서 소개한 모든 바람직한 특성을 달성하는 MonadBFT를 제안한다. MonadBFT는 
HotStuff 계열의 프로토콜과 유사한 파이프라인 구조의 프로토콜로, 정직한 리더가 있는 경우(happy 
path)에는 안정적인 동작 상태를 가지며, 결함 있는 리더로부터 복구하기 위한 unhappy path를 가진다. 
MonadBFT는 클라이언트가 단일 라운드 내에서 낙관적 조건하에 자신의 거래가 확정(finalized)되었는
지를 검증할 수 있게 한다. 또한 MonadBFT는 정상 경로에서 선형 통신 복잡도를 유지하고, 결함 있는 리더
로부터 복구하는 과정에서도 (낙관적) 반응성을 유지하며, 체인 재조직 공격—일명 테일 포킹(tail-
forking) [17, 24]—에 대해 강력한 저항성을 제공한다. MonadBFT의 추측적 합의(speculative 
agreement)는 리더가 이중 제안(equivocation)을 하는 경우에만 되돌려지며, 이 경우 리더는 블록체인 
프로토콜에 의해 확실히 페널티를 받는다.

우리가 아는 한, 이러한 특성들의 조합을 제공하는 BFT 합의 프로토콜은 지금까지 존재하지 않았다. 이제 
MonadBFT가 이러한 네 가지 특성과 관련하여 어떻게 이를 달성하는지에 대한 세부 설명과 직관을 제시한
다.

빠른 합의와 낙관적 선형 복잡도: MonadBFT는 기존 프로토콜이 설정한 지연 시간(latency) 지표를 크게 
개선한다. 확정을 달성하는 데 필요한 라운드 수를 줄임으로써, 낙관적 실행 지연 시간은 HotStuff [34] 대
비 60%, 더 빠른 변형들 [3, 22] 대비 40% 감소한다. HotStuff-1 [24]과 유사하게, MonadBFT는 
클라이언트를 합의의 주요 구성원으로 취급하여 선형 통신 복잡도로 단일 라운드의 추측적 확정을 달성한다. 
그러나 HotStuff-1은 상위 블록이 이미 커밋된 경우에만 블록을 추측적으로 확정할 수 있는 반면([24]에
서 “prefix speculation dilemma”라 언급됨), MonadBFT는 상위 블록의 커밋을 기다리지 않고도 
블록을 추측적으로 확정할 수 있다.

선형 복잡도는 합의 프로토콜에서 매우 중요한 속성으로, 더 큰 검증자 집합으로의 확장을 가능하게 하여 탈
중앙화라는 블록체인의 핵심 가치를 강화한다. 또한 선형 복잡도는 검증자의 진입 장벽을 낮추고, 더 넓은 참
여와 비용 절감을 촉진한다. Fast-HotStuff와 Jolteon과 마찬가지로, MonadBFT는 정상 경로에서 선
형 복잡도를 우선시하며, 두 가지 주요 이유로 비정상 경로에서는 이차(quadratic) 통신 복잡도를 가진다. 
첫째, 프로토콜이 대부분의 시간 동안 정상 경로에서 작동할 것으로 예상되므로, 이 단계에서 오버헤드를 최
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소화하는 것이 중요하다. 특히 지분증명(proof-of-stake) 블록체인 맥락에서는 프로토콜이 부과하는 금
전적 페널티로 인해 결함 있는 리더가 매우 드물다 [20, 30]. 둘째, 비정상 경로가 이차 복잡도를 보이더라도 
향상된 반응성을 가지며, 글로벌 안정화 시간(Global Stabilization Time, GST) 이후 Bracha 메커니
즘 [4, 5]을 이용하여  시간 내에 검증자들이 수렴할 수 있게 되어, 빠른 복구가 가능하다 [3].

테일 포킹에 대한 강인성: 테일 포킹(그림 1)은 여러 선행 연구 [17, 22, 29]에서 설명되었듯, 파이프라인 
합의 프로토콜 내의 심각한 취약성을 나타낸다.

이러한 취약성은 최근 분석 [13]에서 확인된 바와 같이, 낙관적 경로에서 선형 통신 복잡도를 사용하는 모든 
파이프라인 합의 프로토콜(즉 MonadBFT 이전의 프로토콜)에 내재되어 있다. 근본적인 문제는 프로토콜 
설계에서 후속 리더가 이전 리더의 블록에 대한 투표를 집계하는 책임을 지는 구조에 있다. 악의적인 리더는 
이를 악용하여 필요한 투표를 고의로 숨김으로써 이전 블록이 체인에 추가되는 것을 방해할 수 있다. 이러한 
전략적 생략은 일시적 검열을 초래할 뿐만 아니라, 악의적인 리더가 최대 추출 가능 가치(MEV) 공격을 수행
할 수 있도록 하여 네트워크 중앙화 위험을 심화시키고 프로토콜의 무결성을 훼손한다. MonadBFT는 이러
한 공격에 대해 강인한 선형 정상 경로를 가진 최초의 파이프라인 합의 프로토콜이다. BeeGees [17]는 파이
프라인 프로토콜에서 테일 포킹을 처음으로 방지했지만, 일반적인 경우에서도 이차 복잡도를 초래한다. 본 연
구에서는 BeeGees에서 제안된 AHL (Any Honest Leader) 속성이 테일 포킹 저항성을 달성하기에는 지
나치게 엄격하며, 이를 완화하면 일반적인 경우에 선형 복잡도 설계를 가능하게 하여 실제 사용이 가능함을 
관찰한다.

낙관적 반응성: 합의 프로토콜에서 낙관적 반응성이란 리더가 정직한 경우, 프로토콜이 최대 메시지 지연 시
간( )을 기다리는 대신 네트워크 속도( )로 진행할 수 있는 능력을 의미한다. 네트워크 지연에 근접하
여 동작하는 고성능 프로토콜은 시간 의존성이 아닌 이벤트 발생에 의해 구동되므로 본질적으로 강건하다. 반
응성이 없는 프로토콜은 짧은 대기 시간을 사용하여 일정 수준의 성능을 낼 수 있지만, 다수의 검증자가 효과
적으로 동기화하고 라운드를 전환할 수 있도록 신중한 관리가 필요하다. 더 긴 대기 시간 는 신뢰성을 높이
지만, 프로토콜을 느리게 만든다. MonadBFT는 정상 경로와 비정상 경로 모두에서 타임아웃에 의존하지 
않으며, 대신 결함이 감지된 후 명의 검증자가 응답하면 라운드가 즉시 진행된다.

이후 섹션에서는 MonadBFT가 단일 라운드 추측적 합의를 달성하는 방법을 자세히 설명하며, 빠른 합의를 
위한 기초를 제시한다.

1.2 단일 라운드 추측 실행의 직관  

Fast-HotStuff [22] 및 Diem-BFT [3]와 같은 2라운드 합의 프로토콜은 예비 잠금(locking) 단계를 
거쳐 커밋 라운드를 수행해야 하는 반면, MonadBFT는 단일 라운드 내에서 추측적으로 합의를 달성한다. 
전통적인 2라운드 프로토콜에서는 첫 번째 라운드가 제안 를 정족수 증명서(QC)와 함께 잠그는 역할을 하
며, 그 다음 라운드에서 해당 잠긴 제안을 커밋한다. 제안 의 커밋은 최소 명의 검증자에 의해 잠겼
음을 보장하며, 그 중 적어도 명은 정직하다. 이 메커니즘은 일단 명의 정직한 검증자가 제안을 
잠그면, 그 잠금이 생성된 모든 타임아웃 증명서(TC)에 포함되므로 잠금을 해제할 수 없게 하여, 다른 제안
이 정족수를 획득하지 못하게 한다.
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MonadBFT는 이러한 2단계 접근 방식을 지원하면서도, 검증자가 블록을 추측적으로 실행하고 단일 라운
드 통신 후(블록에 대한 QC를 수신한 시점) 클라이언트에게 예비 확정(preliminary confirmation)을 
전송할 수 있도록 한다.

리더로부터 블록을 수신한 후, 검증자는 리더가 이중 제안을 하지 않는다는 가정하에 제안에 낙관적으로 잠금
(lock)을 건다. 이러한 조건에서 검증자가 이전 뷰의 블록에 대한 QC를 수신하면, 다수의 정직한 검증자가 
해당 제안에 잠금되었고, 상충되는 제안이 존재하지 않음을 확신할 수 있다. 따라서 검증자는 제안을 추측적
으로 실행하고 클라이언트에게 조기 확정(응답 메시지)을 보낸다. 클라이언트는 동일한 뷰(라운드 번호)에서 

개의 조기 확정 응답을 수신하면 해당 제안(자신의 거래를 포함한 제안)을 확정된 것으로 간주한다. 
비정상 경로—즉 리더 실패가 발생할 경우—제안 헤더 또는 tip은 타임아웃 메시지에 포함된다. 이를 통해 
후속 리더는 프로토콜을 재개할 때, 다수의 정직한 검증자가 마지막으로 투표한 제안을 반드시 인지하게 된
다. 원래 제안자가 이중 제안을 하지 않은 경우, 해당 제안은 후속 리더에 의해 반드시 재제안되어야 한다. 결
과적으로 MonadBFT는 테일 포킹 공격을 완화한다. 즉, 정직한 노드가 한 제안(특히 GST 이후)은 이후의 
실패로 인해 버려지지 않는다(정리 1). MonadBFT의 테일 포킹 저항성은 제안에 대한 추측이 이중 제안의 
경우에만 되돌려짐을 직접적으로 의미한다(따름정리 1).

비잔틴 리더가 동일한 뷰 번호와 시퀀스 번호(즉 블록체인 높이)에 대해 두 개의 상충되는 제안을 제시할 경
우,  이하의 검증자만 조기 확정을 제공한 경우 제안이 되돌려질 수 있다. 이러한 제안은 클라이언트에 의
해 커밋되거나 확정된 것으로 간주되지 않음을 유의해야 한다. 클라이언트는 최소 명의 검증자로부
터 조기 확정을 받았을 때만 제안을 확정(또는 확정된 것으로 간주)하며, 이는 개의 서명이 필요한 비
추측적 커밋 프로토콜과 달리 안전성 실패로 이어질 수 있는 부분적 승인으로부터 보호한다. 또한, 이중 제안
의 사례는 쉽게 식별 가능하여, 위반자에 대한 스테이킹 슬래싱과 같은 신속한 제재 조치를 가능하게 한다.

2 관련 연구  
MonadBFT는 정상 경로에서 선형 복잡도를 특징으로 하는 HotStuff 계열의 프로토콜에 속한다. 따라서 
MonadBFT는 동일한 계열의 다른 프로토콜과 비교하는 것이 자연스럽다. 밀접하게 관련된 동시 연구로는 
HotStuff-1 [24]이 있으며, 이는 연속된 라운드에서 올바른 리더가 존재하고 추측된 블록의 상위 블록이 
커밋된 경우 추측적으로 빠른 합의를 달성한다. HotStuff-1은 정상 및 비정상 경로 모두에서 선형 통신 복
잡도를 유지한다. 그러나 HotStuff-1은 파이프라인 방식으로 동작할 수는 있지만, 기본 변형(비파이프라
인)으로 되돌아가 여러 슬롯 동안 동일 리더가 담당하는 슬롯팅(slotting)을 사용하지 않는 한, 테일 포킹 
공격에 대해 본질적인 강인성을 제공할 수 없다. 테일 포킹 문제는 리더가 회전할 때 본질적으로 발생하므로, 
슬롯팅 메커니즘은 근본적인 해결책이 아니라 단지 문제를 지연시키는 방법일 뿐이다. 또한 슬롯팅은 바람직
하지 않은 부작용을 수반한다. 슬롯팅이 효과적이려면 타임아웃 기간이 충분히 길어야 하며, 리더는 뷰 내에
서 마지막 제안(last-slot proposal)의 시점을 정확히 예측해야 한다. 그렇지 않으면 포크가 여전히 발생
할 수 있다. 또한 더 긴 타임아웃 기간은 장기적인 검열 위험을 높이고, 리더 실패 시 지연을 증가시킨다. 슬롯
팅은 계획된 리더 회전 상황에서도 낙관적 반응성을 제공하지 못한다. 마지막으로, HotStuff-1은 상위 블
록이 커밋된 경우에만 블록을 추측할 수 있는 “prefix speculation dilemma” 문제를 겪는다.
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프로토콜

최소
커밋
지연

테일
포킹
내성

파이
프라
인

정상 경로
통신 복잡
도

비정상 경로
통신 복잡도

낙관
적 반
응성

블록 복
구

HotStuff [28] ✗ ✓ ✓ N/A

Fast-HotStuff
[22]

✗ ✓ ✓ N/A

Jolteon [16] ✗ ✓ ✓ N/A

HotStuff-2
[28]

부분적
(1)

✓ ✗ N/A

PaLa [11] 부분적
(1)

✓ ✗ N/A

Banyan [31] ✗ ✗ ✗ N/A

BeeGees [17] ✓ ✓
(2)

✗

(3)

VBFT [21] ✓ ✓ ✓

Moonshot
[13]

부분적
(1)

✓ ✓ N/A

HotStuff-1 (파
이프라인) [24] (4)

✗ (5) ✓ ✗ N/A

본 논문
(4)

✓ ✓ ✓

BeeGees [17]는 빠른 합의와 테일 포킹에 대한 강인성을 모두 달성하지만, 일반적인 경우 높은 비트 복잡
도로 인해 실질적 배포에 제약이 있다. BeeGees의 검증자들은 투표 중 전체 블록을 브로드캐스트하여 비효
율성을 초래하며, 또한 실패 이후에는 반응성을 보이지 않는다.

표 1. 체인 기반 회전 리더 BFT SMR 프로토콜 비교
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(1) 블록에 대한 QC를 명의 올바른 검증자가 보유한 경우에만 보장된다.
(2) 각 검증자가 블록을 브로드캐스트하여 매우 높은 통신 복잡도를 초래한다.
(3) 블록이 브로드캐스트되는 투표 단계 동안 페이로드 복구가 암묵적으로 포함된다.
(4) 추측 실행으로 인해 지연이 최소화된다.
(5) HotStuff-1의 파이프라인 변형은 동일 리더의 연속 블록 제안(“슬롯팅”)으로 테일 포킹을 회피하지
만, 리더 회전 시 취약해진다.

Moonshot 프로토콜 [13] 역시 단일 라운드 지연을 달성한다. 그러나 Moonshot은 정상 경로에서 
 메시지 복잡도에 의존하고, 테일 포킹 공격에 대해서는 부분적 보호만 제공하여 완전한 내성을 결여

한다. 이에 반해, MonadBFT는 한 블록이 다수의 검증자에 의해 지지되면 QC가 형성되지 않았더라도 테
일 포킹에 대해 견고함을 보장한다.

VBFT는 또 다른 프로토콜로, 두 번의 통신 단계에서의 추측 실행을 통해 빠른 합의를 달성한다. 그러나 정상 
경로에서  메시지 복잡도를 가지며, 페이로드 복구에는  복잡도를 가진다. 반면 MonadBFT
는 정상 경로에서  메시지 복잡도를 유지하고,  페이로드 복구를 달성하며, 테일 포킹 내성에 대
한 형식적 증명을 제공한다.

HotStuff 계열의 다른 프로토콜들—HotStuff [28], Fast-HotStuff [22], Jolteon [16], 
HotStuff-2 [28], PaLa [11]—은 더 높은 커밋 지연을 보이며, 테일 포킹에 대한 포괄적인 강인성을 결
여한다.

실용적 비잔틴 결함 허용(PBFT) 프로토콜 중 PBFT with Tentative Execution(PBFT-TE) [9]는 
패스트 패스 합의를 목표로 하지만 패스트 패스가 실패할 경우 전통적인 PBFT로 되돌아간다. PBFT-TE는 
정상 경로에서  메시지 복잡도를 가지며 파이프라인이 아니다. 또한 블록에 대한 QC를 명의 
올바른 검증자가 보유한 경우에만 테일 포킹을 방지한다. 유사하게 SBFT [18]와 Zyzzyva [25]는 모든 복
제본이 올바른 경우에만 낙관적으로 동작하며, 실패가 발생하면 다중 라운드 프로토콜로 되돌아간다.

3 시스템 모델 및 정의  

참여자  

시스템은 검증자라고도 불리는 명의 참여자로 구성되며, 이 중 최대 명이 비잔틴일 수 있다. 비잔틴 검증
자는 잘못되거나 상충하는 정보를 보내거나 침묵하는 등 임의로 행동할 수 있다. 그들은 또한 프로토콜을 깨
기 위해 담합할 수 있다. 프로토콜이 최대 개의 비잔틴 실패를 허용하기 위해서는 이 가정된
다 [26].

통신  

검증자들은 부분 동기 네트워크에서 통신한다고 가정한다. 즉, 알 수 없는 전역 안정화 시간(GST) 이후에는 
네트워크가 모든 메시지를 유한 지연  내에 전달한다 [14]. GST 이전에는 네트워크가 메시지를 임의로 지
연시킬 수 있다.

암호학적 도구
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암호학적 도구  

디지털 서명: 각 검증자는 자신의 공개-비공개 키 쌍과 모든 다른 검증자의 공개 키를 보유한다. 메시
지는 비공개 키로 서명되고, 해당 공개 키로 서명이 검증된다.  
서명 집계: 프로토콜은 다수 검증자의 지지를 단일 검증 가능한 서명으로 결합하기 위해 집계 서명을 
활용하여 통신 및 저장 오버헤드를 줄인다.

3.1 데이터 구조  

블록과 BlockHeader  

블록은 ⟨seq, payload, payload_hash, qc, block_hash⟩로 형식적으로 표현된다. block_hash
는 시퀀스 번호 seq, payload_hash, 그리고 블록에 포함된 정족수 증명서(QC)의 해시이다. 
BlockHeader는 payload가 생략된 Block으로 정의된다.

제안(Proposal)  

블록 제안, 또는 간단히 Proposal은 하나의 블록을 캡슐화한다. 이는 ⟨view, proposal_id, block, σ, 
tc, nec⟩로 표기되며, 여기서 proposal_id는 ⟨block.block_hash, view⟩의 해시이고 σ는 제안 리
더 L의 proposal_id에 대한 서명이다. 제안은 선택적으로 타임아웃 증명서(TC)를 가질 수 있으며, 
No-Endorsement 증명서(NEC)가 동반될 수 있다. TC는 반드시 직전 뷰에서 나와야 하고, NEC는 제
안과 동일한 뷰에서 나와야 한다.

신규 제안(Fresh Proposal): 이전의 실패한 제안들에 영향받지 않은 새로운 블록을 제시하는 제
안. 신규 제안 p는 자신이 보유한 QC와 연속된 뷰 번호를 가지거나 NEC를 동반한다(즉, p.view = 
p.block.qc.view + 1 또는 p.nec ≠ ⊥).  
재제안(Reproposal): 이전 신규 제안의 블록을 싣고 이를 소생시키거나 최종화하려는 제안. 재제안 
p의 경우 p.view > p.block.qc.view + 1이고 p.nec = ⊥이다.

투표와 정족수 증명서(QC)  

투표는 ⟨view, seq, proposal_id, state_hash, σ⟩로 표현된다. 정족수 증명서(QC)는 최소 
명의 검증자로 이루어진 정족수의 투표 모음으로, 하나의 제안을 인증한다. ⟨view, seq, proposal_id, 
state_hash, Σ⟩로 표기되는 QC는 특정 라운드 view 동안 최소 명의 검증자가 시퀀스 번호(즉 
블록체인 높이) seq에서 블록 b를 포함하는 제안(proposal_id로 식별됨)에 투표했음을(개별 서명 σ에 
대한 집계 서명 Σ를 통해) 암호학적으로 증명한다. 우리는 QC가 제안 p와 그 제안 내의 블록 p.block을 가리
킨다고 말한다. 이 증명서는 제안의 실행이 state_hash로 표시되는 해당 상태를 산출했음을 검증한다. p
의 부모는 p.block.qc가 가리키는 제안이다.

Tip  

제안 p의 tip(또는 헤더)은 ⟨view, proposal_id, block_header, σ, nec⟩로 표기되며, p.tc와 
p.block.payload를 제외한 제안의 모든 필드를 포함한다. 각 검증자는 자신이 투표한 최신 신규 제안의 tip
만 유지한다. 또한 검증자는 TC의 high_tip(아래 설명)을 사용하여 자신의 로컬 tip을 동기화할 수 있다.

High Tip
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High Tip  

신규 제안들의 tip 집합 {tip₁, tip₂, …, tipⱼ}가 주어졌을 때, 그중 high tip은 에 대해 뷰 번
호 tipᵢ.view가 가장 높은 tipᵢ로 정의된다. 실패 이후에는 최초로 선출된 리더가 최소 명의 검증자
의 tip을 포함하는 TC를 구축하고, high tip에 해당하는 블록을 담은 재제안을 만드는 책임이 있다.

무지지 메시지와 무지지 증명서(NEC)  

테일 포킹을 방지하기 위해, 이전 뷰가 실패했다면 리더는 제안을 복구할 수 없는 경우를 제외하고 high tip 
제안을 재제안해야 한다. 이때 리더가 신규 제안으로 진행할 수 있도록 No-Endorsement 증명서(NEC)
가 구성된다. 이를 위해 리더는 검증자들이 제안을 복구할 수 없을 때 보내는 No-Endorsement 메시지 
⟨v, highqc.view, σ⟩(NE)를 수집한다. 이 메시지는 현재 뷰와 검증자가 수신한 최고 QC의 뷰, 그리고 이 
두 필드에 대한 서명으로 구성된다. 이 메시지들로부터 NEC는 ⟨view, highqc.view, Σ⟩로 구성되며, 여
기서 Σ는 (view, highqc.view) 필드에 대한 명의 검증자 집계 서명이다. 제안 p가 NEC를 포함할 
때, 이는 암호학적 서명 Σ에 의해 p.tc.high_tip에 해당하는 제안이 정족수 증명서(QC)를 형성하기에 충
분한 지지를 받지 못했음을 입증한다. 제안 p는 동일한 뷰에서의 NEC를 포함해야 한다(즉, p.view = 
p.nec.view). NEC는 또한 신규 제안 p가 연장해야 할 QC를 지시한다(즉, p.block.qc.view = 
p.nec.highqc.view).

타임아웃 메시지  

타임아웃 메시지는 ⟨view, tip, tc, σ⟩로 정의되며, 검증자가 특정 뷰에서 타임아웃을 경험하거나 실패를 감
지하면 생성되어 브로드캐스트된다. 검증자는 자신이 투표한 최신 신규 제안의 tip(위에서 논의)을 전송하
며, view, tip.view, tip.block.qc.view, tip.nec.view 등 모든 관련 뷰에 대한 서명 σ를 함께 보낸다. 
검증자가 이전 라운드(view − 1)의 실패를 나타내는 타임아웃 증명서를 관측했다면, tc는 해당 뷰에 대응하
는 TC로 설정되고, 그렇지 않으면 ⊥로 설정된다.

타임아웃 증명서(TC)  

타임아웃 증명서(TC)는 동일한 뷰에서의 정족수( ) 타임아웃 메시지로부터 생성되며, 타임아웃 조
건에 대한 광범위한 합의를 나타낸다.

여기서 tips는 각 타임아웃 메시지로부터 얻은 tip들의 벡터이고, Σ는 타임아웃 메시지들로부터의 집계 서명
을 의미하며, high_tip은 tips에 대해 계산된다.

증명서 확장  

서로 다른 블록을 가리키는 두 개의 정족수 증명서 과 를 고려하자. 이때 , 
이다. 만약 이고, 가 나타내는 제안 가 을 포함한다

면 은 의 부모이다. 또한 는 를 포함하는 모든 제안의 부모이다. 부모 제안(및 증명서)의 시퀀스 
번호는 자식 제안(및 증명서)의 시퀀스 번호보다 1 작다. 우리는 자식 제안(및 증명서)이 부모 제안(및 증명
서)을 확장한다고 말하며, 확장 관계는 추이적이다. 즉, 가 을 확장하고 가 를 확장하면, 
도 을 확장한다.
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상충하는 증명서  

증명서 과 가 주어졌을 때, 이 를 확장하지도 않고 가 을 확장하지도 않으면 은 
와 상충한다. 유사하게, 과 를 포함하는 제안들은 상충하는 제안이다.

3.2 합의 속성  

프로토콜은 다음을 보장한다.

안전성(Safety): 동일한 시퀀스 번호에 대해 두 올바른 검증자가 서로 다른 블록을 커밋하지 않는다.  
생존성(Liveness): GST 이후, 올바른 검증자의 모든 제안은 유한한 시간 내에 커밋된다.

AHL(Any Honest Leader) 속성은 매개변수 k로 파라미터화되며, GST 이후 정직한 리더의 제안이 잠
재적으로 비연속적인 k명의 정직한 리더의 뷰 후에 커밋되어야 함을 의미한다. 이는 파이프라인 프로토콜의 
일반적인 LSO(Leader-Speaks-Once) 동작 모드—각 리더가 즉시 다음 뷰로 회전되기 전에 단일 제안
을 만들고 인증하는 모드—에 대해 BeeGees [17]에서 최초로 제안되었다.

본 연구에서는 AHL이 테일 포킹 방지에 충분하지만 지나치게 엄격하다는 점을 관찰한다. 따라서 우리는 테
일 포킹 내성의 본질을 포착하기 위해 No Tail-Forking (NTF)라는 새로운 완화된 속성을 정의하고 보
장한다.

No Tail-Forking (NTF): 시퀀스 번호 s에 대한 정직한 리더의 제안이 다수의 정직한 검증자에게 
투표되었다면, 동일한 시퀀스 s에서 다른 어떤 제안도 커밋될 수 없다.

모든 선행 파이프라인 프로토콜(BeeGees 제외)은 NTF를 만족하지 않으며(따라서 AHL도 만족하지 않는
다).

Leader-Speaks-Once-for-Self(LSOS) 모델  

BeeGees [17]에서 고려된 Leader-Speaks-Once(LSO) 모델에 더해, 우리는 LSOS라 불리는 파이프
라인 프로토콜의 새로운 동작 모델을 고려한다. LSOS 모델에서는 리더가 회전되기 전에 단일 신규 제안을 
만들고 인증해야 한다. 중요한 점은 LSOS 모델 하에서, 리더는 자신의 신규 제안을 제시하기 전에 이전 리더
의 블록에 대한 재제안을 발행할 수 있다는 것이다. 이 LSOS 모델로 동작할 때, MonadBFT는 더 강한 
AHL 속성을 달성한다(정리 5).

3.3 Protocol Setting  

Protocol Phases  

프로토콜에서, 각 라운드는 다른 파이프라인 합의 프로토콜과 유사하게 제안 검증과 새로운 제안 생성을 위해 
필수적인 일련의 작업이다. 라운드는 검증자가 제안을 검증하고 자신의 투표를 던질 때 시작된다. 다음 리더
는 이 투표들을 수집하고, 정족수 증명서(QC)를 형성하며, 이를 새로운 제안에 포함한다. 제안과 QC를 수신
하면, 다음 라운드가 시작된다. 리더십이 각 라운드마다 회전하므로, view와 round라는 용어는 상호 교환
적으로 사용된다.
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리더가 자신의 역할을 수행하지 못할 때(또는 비동기 상태 동안) failed view가 발생하며, 이때 비정상 경로
가 트리거되고, 프로토콜은 복구 메커니즘을 사용하여 새로운 리더와 함께 TC를 사용해 다음 view로 이동
하고 제안 생성을 계속한다.

Client and Protocol Interaction  

아래에서는 클라이언트-프로토콜 상호작용의 고전적 모델이 어떻게 동작하는지 설명한다.

Client Request
클라이언트 c가 자신의 거래 T가 처리되기를 원할 때, 모든 검증자에게 Request 메시지를 보낸다. 이 메시지
에는 거래 T와 클라이언트의 로컬 타임스탬프 또는 순차적 요청 번호가 포함된다. 검증자들이 오래되거나 중
복된 요청을 걸러내기 위해 이러한 값들에 의존하므로, 클라이언트는 타임스탬프 값이 단조 증가하도록 보장
해야 한다.

Client Response (Confirmation)
클라이언트는 검증자들로부터 T에 관한 Early-Confirmation 메시지를 최소 개 수신하면 자신의 
거래 T가 확정되었다고 간주한다. 충분한 Early-Confirmation이 없을 경우, 클라이언트는 최소 
개의 전통적 Confirmation 메시지를 수신하면 거래를 확정한다.

만약 Early-Confirmation 메시지가 제안 p에 대해 view v에서 전송되었다면, 반드시 
이어야 한다. 이러한 경우, 클라이언트는 T ∈ p를 확정하기 전에 동일한 view v를 참

조하는 Early-Confirmation 메시지 개를 기다려야 한다. 그러나 전통적 확인은 모든 메시지가 동
일한 view에서 기원하는 것을 요구하지 않는다. 필요한 확인들을 수집한 후, 클라이언트는 T를 실행된 것으
로 표시하고 거래의 결과를 수락한다.

4 MonadBFT  
프로토콜은 두 가지 구별되는 운영 모드를 규정한다: 정상 경로와 비정상 경로. 정상 경로에서, 블록체인은 제
안들이 순차적으로 체인에 추가되는 정상 동작 상태에 있으며, 따라서 블록체인의 성장을 촉진한다. 이 과정
은 제안에 대한 투표 수집, 제안에 대한 정족수 증명서의 구성과 생성, 현재 리더에 의한 새로운 제안의 생성, 
그리고 새로 생성된 블록 제안을 인준하기 위한 검증자들의 후속 투표를 포함한다. 정상 경로 동안 이루어진 
모든 제안은 이전에 실패한 것들에 영향을 받지 않는 새로운 블록을 제시하므로 신규 제안임을 유의하라.

반대로, 비정상 경로는 실패가 감지될 때 시작된다. 타임아웃 기간 내에 검증자가 유효한 제안을 수신하지 못
하면 실패가 감지된다. 실패가 감지되면(타임아웃 기간 내에 제안을 수신하지 못하는 경우), 검증자들은 인지
된 실패의 지표로서 타임아웃 메시지를 생성한다. 그런 다음 이 메시지들은 타임아웃 증명서로 집계되어 올바
른 검증자의 다수가 실패를 인식했음을 입증한다. 그 후, 프로토콜은 재제안될 수 있고 이후에 연장될 수 있는 
가장 최근에 인증된 신규 제안을 식별한다. 그러나 재제안될 블록이 인증되지 않았다는 증거(NEC로 표시됨)
가 있으면, 프로토콜은 대신 신규 제안으로 진행한다.

4.1 Happy path  
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리더의 역할에서, 검증자는 블록체인에 다음으로 추가될 블록을 위한 제안¹을 작성함으로써 합의 프로세스를 
시작한다.

정상 경로 동안의 제안 p는 직전 view로부터의 QC를 포함하며(즉, 
), 어떠한 TC(Timeout Certificate)나 NEC(No-

Endorsement Certificate)도 포함하지 않는다.

합의 프로토콜의 정상 경로 동안, 리더는 제안 메시지에 캡슐화된 블록을 제안함으로써 과정을 시작한다. 이
후 후속 리더는 제안에 대해 검증자들로부터 투표를 수집하여 정족수 증명서(QC)를 구성한다. 이 QC는 다음 
제안의 블록에 포함되며, 리더가 제안하고 있는 제안의 부모에 대한 참조 역할을 한다(알고리즘 2, 3행).

마찬가지로, 제안을 수신하면 각 검증자는 제안을 검증한다. 이 절차에는 리더의 서명 인증과, 제안이 직전 라
운드의 제안을 직접 확장하면서 직전 라운드 제안의 정족수 증명서(QC)도 함께 보유함을 확인하는 것이 포
함된다. 이 확장 검증은 수신된 제안에 대해 SAFETYCHECK 함수를 실행함으로써 달성된다(알고리즘 2, 
38행)이며, 알고리즘 1, 13행에 개요가 제시되어 있다. 간결함을 위해 알고리즘 설명에서 서명과 해시 검증
은 생략한다. 문맥상 명확할 때는 메시지의 서명도 생략한다.

¹ 앞서 언급했듯이, 정상 경로 동안의 모든 제안은 신규 제안이다.

No. 12 / 41



No. 13 / 41



메시지 유형의 컨텍스트. 검증이 성공하면, 검증자는 부모 제안 내의 블록의 페이로드를 추측적으로 실행하고 
이어서 자신의 투표 ⟨view, seq, proposal_id, state_hash, σ⟩를 다음 리더에게 전송한다. 각 투표에
는 모든 필드에 대한 진정성을 보장하기 위해 검증자의 서명이 동반된다.

투표에 부모 제안의 추측 실행으로부터의 결과 상태 해시(머클 트리의 루트 해시)를 포함함으로써, 프로토콜
은 검증자들이 추측 실행 이후 일관된 상태를 유지하도록 보장한다. 부모에 대한 정족수 증명서(QC)를 포함
하는 제안을 수신하면, 검증자는 자신의 view를 증가시킨다. 부모와 조부모 제안이 연속된 view에서 온 경
우, 검증자는 조부모 제안을 커밋한다. 그런 다음 전통적 Confirmation 메시지가 클라이언트에게 발행되
어, 조부모 제안과 모든 미커밋 프리픽스 블록을 커밋한다(알고리즘 2, 41행). 현재 검증 중인 제안의 view 
번호와 그 부모 제안의 view 번호가 연속적인 경우(  ), 검증자
는 클라이언트에게 Early-Confirmation 메시지를 보내어 부모 제안 내의 거래와 모든 미커밋 조상들을 인
증한다(알고리즘 2, 46행). 투표를 수집하는 리더는 이를 정족수 증명서(QC)로 집계하고, 자신의 제안에 
이를 포함하며, 이후 다음 제안을 제안한다. 그림 2는 정상 경로 동안의 MonadBFT의 워크플로를 보여준
다.

정상 경로 동안, 검증자는 전통적인 2라운드 합의 메커니즘에서와 같이 정족수 증명서(QC)를 기준으로 잠그
는 대신 자신이 투표한 유효한 제안에 대해 잠금을 설정한다. 이 잠금 메커니즘은 비정상 경로로부터의 복구 
이후 다음 재제안이 잠금된 신규 제안의 블록을 포함하도록 보장한다. 이것은 검증자들이 잠금된 신규 제안이 
다수의 정직한 검증자들로부터 투표를 받았는지 여부에 대한 지식이 없을 수 있으며, 그동안 후속 리더가 테
일 포킹 전략을 시도할 수 있기 때문에 필수적이다. 정상 동작 하에서, 이 접근 방식은 추측 실행 또는 최종 확
인을 실패하게 만들 수 있는 잠재적 결함을 최소화한다.
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신규 제안 P에 대한 잠금은 “비정상 경로” 시나리오 동안 특정 조건들이 충족될 때까지 유지된다. 이러한 조
건들은 P에 대해 이중 제안이 없는 한, 최소 명의 올바른 검증자들에 의해 투표되지 않았다면에만 P의 
잠금이 상충 제안 P′로 대체될 수 있도록 보장한다.

반면에, P가 최소 명의 올바른 검증자들에 의해 투표되지 않았고, P의 tip이 이후 TC의 high_tip인 
경우, No-Endorsement 증명서(NEC)는 high_tip( P에 대응하는 )이 최소 명의 올바른 검증
자들에 의해 투표되지 않았음을 입증하는 증거가 될 수 있다. 결과적으로, 잠금된 제안과 그 페이로드는 안전
하게 교체될 수 있다. NEC가 없는 경우, 이후 리더는 high_tip의 블록을 재제안해야 하며, 이는 프로토콜의 
No Tail-Forking 속성을 보장한다.

4.2 Unhappy path  

리더가 유효한 블록을 제안하지 않거나, 리더의 제안이 최소 명의 검증자들로부터 지지를 모으지 못
하면, 프로토콜은 비정상 경로로 전환된다. 특히, 검증자들은 라고 하는 타임아웃 기간 내에 유효한 제안을 
수신하지 못하면 비정상 경로로 전환한다. 이 경우, 검증자는 그림 3에 표시된 바와 같은 타임아웃 메시지 
⟨view, tip, tc, σ⟩를 브로드캐스트한다. 다음 리더를 포함한 각 검증자는 타임아웃 메시지를 수신한다. 다
음 리더는 그런 다음 서로 다른 개의 타임아웃 메시지들로부터 타임아웃 증명서를 구축한다. 리더는 
그런 다음 알고리즘 3을 사용하여 high_tip을 결정한다(모든 검증자들은 TC의 high_tip의 유효성을 검증
하기 위해 동일한 알고리즘을 사용한다). high_tip을 찾는 목적은, 단일 검증자에 의해 인증된 (신규) 제안
이 있거나 올바른 검증자들의 다수가 그 제안에 투표했다면, 반드시 그것이 복구되고 그 블록이 다시 제안되
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어야 한다는 점이다. 이것은 다른 검증자들이 결국 동일한 높이에서 동일한 블록(페이로드)을 인증할 수 있게 
하여, 어떤 테일 포킹 공격도 실패하게 만든다.

선택된 high_tip은 그 블록이 리더에 의해 최초 제안되었을 때 최소 명의 검증자들의 투표를 얻었
을 수 있는 신규 제안을 나타낸다. 그러나 이러한 정족수에도 불구하고, 원래의 제안은 최종화된 체인에 포함
되지 못했을 수 있다. 이 알고리즘은 실패 시나리오에서도 검증자들이 올바른 high_tip에 수렴하도록 보장
하여, 테일 포킹을 방지한다.

알고리즘 3은 일련의 유효성 조건들에 기반하여 가장 적절한 high_tip이 선택되도록 보장하기 위해 구조화
된 검사들을 통해 진행된다. 알고리즘 3(8행)에서, 초기 단계는 각 tip이 신규 제안들로부터 기원했다는 것
을 검증하는 것이다. 추가로, tip이 NEC를 가지고 있다면, tip은 NEC에서의 것과 동일한 view를 가져야 
하며(오래된 NEC가 사용되지 않도록), NEC가 제시하는 것과 동일한 QC를 확장해야 한다. 그런 다음 알고
리즘은 후보 tip들 중에서 가장 높은 view를 가진 tip을 high_tip으로 선택한다. 만약 high_tip.nec ≠ ⊥
라면, NEC 메시지는 신규 제안들의 이전 tip들이 충분한 지지를 검증자들로부터 받지 못했음을 입증하는 증
거로 기능하며, 그 특정 tip(NEC를 담고 있는)을 새로운 high_tip으로 선택하는 것을 정당화한다.

high_tip이 식별되면, 프로토콜은 high_tip에 연관된 블록의 가용성에 따라 리더가 수행해야 하는 특정 동
작들을 규정한다. 리더가 필요한 블록을 보유하고 있으면, 그것을 즉시 재제안하는 것이 그에게 부과된다(알
고리즘 2, 15행과 28행). 블록이 즉시 가용하지 않은 경우, 리더는 네트워크에 블록을 요청해야 하며(알고리
즘 2, 19행), 그 다음 그것의 재제안을 보장해야 한다(알고리즘 2, 28행). 효율적인 블록 검색 메커니즘은 5
장에서 제시된다. 알고리즘 5는 메인 알고리즘 2에서 호출되는 블록 복구 방법들을 제공하며 블록 복구 메커
니즘의 내부 메시지들도 처리한다.

비정상 경로 동안 후속 리더의 책임은 두 가지이다: high_tip의 블록을 재제안하여 합의를 지속하거나, 혹은 
페이로드가 high_tip에 대해 명 이상의 올바른 검증자들에 의해 지지되지 않았음을(NEC를 통해) 
논박의 여지 없이 입증하는 것이다. 이 조항은 상황이 필요할 때 리더가 대체 블록을 제안함으로써 진전을 이
룰 수 있도록 허용하므로 중요하다.
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한편, 비정상 경로 이후 리더로부터 새로운 제안을 수신하는 검증자들은 그 제안이 수락하기에 안전한지 검증
해야 한다(알고리즘 2의 38행에서 알고리즘 1의 SAFETYCHECK 호출에 의해). 비정상 경로에서 제안 p에 
대한 안전성 검사는 p가 (이전 view로부터의) 유효한 TC와 ( FINDHIGHTIP 알고리즘에 따라 계산된 ) 
유효한 high_tip을 보유하는지 확인하는 것으로 시작된다. 그런 다음, NEC가 존재한다면, NEC는 (동일한 
view에서의) 유효해야 하고 제안은 NEC가 제시한 것과 동일한 QC를 확장해야 한다( 

 ). 이러한 검사들이 성공하면, 검증자는 커밋 조건이 
만족될 때 조부모 제안을 커밋한다(알고리즘 2, 41행). 그런 다음 검증자는 자신의 투표를 다음 리더에게 보
내고(알고리즘 2, 47행과 48행), 자신의 view 번호와 tip을 갱신한다.

예로서, 그림 4는 한 검증자에 대한 tip을 보여준다. 그림 5는 다중 view 실패들을 보여준다: 먼저, view 
102의 실패에서, view 101의 tip이 high_tip으로 선택되고 view 103 동안 재제안된다. view 102로부
터의 제안은 충분한 수의 검증자들에게 전파되지 않았고, 그 결과 tc.tips에서 제외되었다. view 103의 실패 
이후, view 102의 tip이 후속 TC의 일부로서 어떤 검증자에 의해 표면화되며, 이 tip이 high_tip으로 선
택된다. ( high_tip에 대한 후보로는 오직 신규 제안들만 고려되므로, view 103의 tip은 high_tip의 후보
로 고려되지 않음을 주목하라 ) 그리고 그것은 이후 view 104에서 재제안으로 재제안된다.

그림 6은 view 104에 대한 대안 시나리오를 보여준다. view 103의 실패 이후, 리더는 high_tip(view 
102의 신규 제안에 연관된 tip)에 대응하는 블록을 보유하지 않으며, 따라서 네트워크에 그것을 요청한다. 
올바른 검증자들은 view 102 동안 제안을 수신(투표)하지 않았다. 이후 view 104의 리더는 검증자들로부
터 최소 개의 무지지 메시지들을 집계하여 high_tip에 대한 NEC를 구성하고, view 104에서 
view 102로부터의 블록을 재제안으로 재제안하는 대신 신규 제안으로 진행할 수 있도록 한다. NEC는 최고
로 관측된 QC의 view, view 101을 포함하며, 신규 제안은 그것을 확장해야 한다.

Equivocation Handling  
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이중 제안은 리더가 동일한 view 동안 동일한 시퀀스 번호에 대해 다수의 제안들 
( )을 제시할 때 발생한다. 어떤 이중 재제안들이든 block_hash의 

차이들로 인해 올바른 검증자에 의해 단순히 거부된다(알고리즘 1, 20행). 신규 제안들의 경우, 만약 이러한 
제안들 중 하나(  )가( high_tip을 통해 ) 최소 명의 올바른 검증자들에 의해 인증되면, 
그것의 정족수 증명서(QC)는 후속 타임아웃 증명서(TC)에 나타날 것이다. 결과적으로, 다음 제안은 프로토
콜의 규칙들에 따라 반드시 를 확장해야 한다. 그러나 를 인증하는 QC를 수신한 올바른 검증자들의 수
가 명 이하이고, 이후 그것의 QC가 TC에 포함되지 않는다면, 후속 리더는 를 확장하지 않는 상충 
제안 를 제안할 수 있다. 이러한 시나리오들에서, 이전에 를 인증하고, 를 추측적으로 실행했으며, 
에 대해 Early-Confirmation을 보냈던 검증자는 알고리즘 2, 44행에서 규정된 바에 따라 를 수신하면 
자신의 결정을 되돌릴 것이다.

중요하게도, 클라이언트들은 최소 개의 검증자들로부터의 조기 확인을 수신한 후에만 거래를 커밋
된 것으로 인식한다. 앞서 언급했듯이, Early-Confirmations는 동일한 view 동안 생성되어야 한다. 따라
서, 만약  내의 거래가 되돌려지면, 그것은 클라이언트들에 의해 최종화된 것으로 간주되지 않을 것이다. 
이 메커니즘은 이중 제안의 부정적 효과들에 대하여 프로토콜의 강인성을 뒷받침한다.

Leader Rotation During Re-proposal  

정상 조건 하에서, 리더 회전은 각 라운드 후에 발생한다. 그러나, 라운드가 실패한 경우, 새로운 리더는 실패
한 리더로부터의 블록을 재제안해야 한다.

이러한 시나리오들에서, 현재의 새로운 리더는 재제안에 대한 QC를 성공적으로 형성한 후 자신의 신규 제안
을 제안할 기회를 부여받는다(다른 검증자들은 이전에 실패한 신규 제안의 블록을 재제안할 때 현재 리더에
게 자신의 투표들을 향하게 해야 한다). 우리는 이러한 운영 모델을 LSOS(Leader-Speaks-Once-
for-Self) 모델이라고 부른다.

이 접근법은 공정성의 한 층을 도입한다. 리더의 초기 역할은 실패한 신규 제안의 블록의 복구를 돕는 것이며, 
그 다음 자신의 신규 제안을 제안할 수 있는 능력이 제공된다. 리더가 재제안하고 그 다음 신규 제안을 하도록 
허용함으로써, 프로토콜은 검증자들 사이에서 공평한 리더 회전과 자원 분배를 촉진하며, 블록 구성으로부터
의 MEV 보상 [2, 12]과 관련하여 합의의 강건성을 향상시킨다. MonadBFT에 의해 보장되는 NTF(No-
Tail-Forking) 속성은 테일 포킹을 방지하면서 정직한 블록들을 추가함으로써 체인 성장을 보장한다. 추
가로, 프로토콜은 커밋 조건(연속된 QC들)이 충족되면 체인의 미커밋 프리픽스를 커밋한다.

MonadBFT는 LSOS 모델 하에서 클라이언트들에 대해 AHL 속성을 보장한다(정리 5). 직관적으로, 
GST 이후에, 리더 L1이 올바르면, 명의 검증자들이 그 리더의 제안 P에 투표할 것이다. 실패한 다
음 view의 경우, MonadBFT의 No-Tail-Forking 속성 때문에, 다음 정직한 리더(  )는 P를 재제
안할 것이다. LSOS 체제에서, 는 또한 P를 가리키는 QC 를 포함하는 자신의 신규 제안 를 만들 기
회를 갖는다. 명의 정직한 검증자들이 P' (그리고 P의 블록에 대한 QC )를 수신하면, 그들은 P의 
블록에 대해 Early Confirmation을 보내어, 클라이언트가 Early-Confirmation을 통해 P의 블록을 최
종화된 것으로 간주할 수 있게 한다.
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Model NTF (No Tail-Forking) AHL (Any Honest Leader)

LSO Yes No

LSOS Yes Yes (through early confirmation at clients)

이 메커니즘은 HotStuff-1 [24]에서 제안된 슬롯팅 접근법으로부터 벗어나며, 항상 테일 포킹을 방지하는 
동시에 리더가 자신의 블록을 제안할 수 있도록 허용함으로써 뚜렷한 이점을 제공한다. MonadBFT가 재제
안 이후 추가 슬롯을 부여하는 이 수정 없이도 테일 포킹 공격에 대해 강인함을 갖는다는 점에 유의하라(표 2 
참조). 대조적으로, 간소화된 HotStuff-1 프로토콜은 슬롯팅을 통해 단지 테일 포킹을 지연시킬 뿐이며, 리
더 회전 동안 취약한 상태로 남아 있다.

Table 2. 서로 다른 리더 회전 모델 하에서의 MonadBFT의 속성들. LSO(Leader-Speak-Once)는 
리더가 매 라운드 후에 회전됨을 수반한다. 우리는 LSO의 완화로서 LSOS(Leader-Speak-Once-for-
Self)를 정의하는데, 이는 리더가 자신의 신규 제안을 만든 후에 회전됨을 수반하며(이전에 더 이른 리더의 
블록의 재제안을 허용한다).

4.3 Pacemaker  

페이스메이커는 뷰 전환을 조정하고 동기 네트워크 조건(부분 동기에서 GST 이후) 하에서 진행을 보장하는 
책임이 있다. 뷰 에서 올바른 검증자의 페이스메이커는 모든 올바른 검증자들이 유한한 시간 내에 동일한 뷰 

 또는 더 높은 뷰 로 결국 동기화될 것을 보장한다. 올바른 검증자 명의 부분 집합이 결함 있
는 검증자 명과 함께 나머지 명의 올바른 검증자들보다 먼저 뷰 로 진행할 가능성이 있지만, 페이
스메이커는 모든 올바른 검증자가 뷰 로 전환하거나 이후에 뷰 로 따라잡도록 보장한다(보조정리 10). 이 
동기화는 페이스메이커(알고리즘 4, 2행)를 통해 정족수 증명서(알고리즘 2, 35행, [3–5]도 참조) 또는 
타임아웃 증명서(알고리즘 2, 35행)를 사용함으로써 달성되어 생존성을 보장한다.

비정상 경로에서, MonadBFT는 DiemBFT [3]에서도 구현된 전략인 Bracha의 신뢰 가능한 브로드캐
스트 메커니즘 [4], [5]을 채택한다(알고리즘 4 참조). 이 메커니즘은 전역 안정화 시간(GST) 이후 상수 시
간  내에 뷰 동기화를 달성하여, 검증자들이 각자의 tip을 브로드캐스트하는 동안 자신의 뷰들을 동기화
하도록 보장한다. MonadBFT의 뚜렷한 특징은 동일 계열의 다른 프로토콜처럼 가장 높은 QC에만 의존하
는 대신, 검증자들이 타임아웃 메시지 내에서 각자의 tip 정보를 공유한다는 점이다. 이 메커니즘은 올바른 
high_tip의 선택과 검증을 모두 용이하게 한다.

검증자가 자신의 로컬 타임아웃 기간 내에 제안을 수신하지 못하면 타임아웃 메시지를 브로드캐스트한다. 
개의 타임아웃 메시지를 수집하면, 검증자는 타임아웃 증명서(TC)를 구성하고 자신의 뷰를 증가시

킨다(알고리즘 2, 35행). Bracha 기반 페이스메이커에서, 검증자는 세 가지 메커니즘을 통해 자신의 뷰를 
증가시킨다:

제안 처리: 제안 p를 관측하면, 검증자는 자신의 뷰를 p.qc.view + 1로 증가시키거나; 만약 p.tc ≠ ⊥
이면 p.tc.view + 1로 증가시킨다.  
타임아웃 메시지 관측: 검증자는 타임아웃 메시지 t에 포함된 QC 또는 TC에 기반하여 자신의 뷰를 갱
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신할 수도 있다. 즉 max(t.tip.block.qc.view + 1, t.tc.view + 1)로 갱신한다(알고리즘 4, 14행).  
더 나아가, 검증자가 아직 타임아웃되지 않았지만 개의 타임아웃 메시지를 관측하면 Bracha 
메커니즘 [4]에 따라 자신의 타임아웃을 트리거하고, 아직 그렇지 않았다면 자신의 타임아웃 메시지
를 브로드캐스트한다. 개의 타임아웃 메시지를 수신하면 검증자는 타임아웃 증명서 tc를 구성
하고 뷰 tc.view + 1로 진행한다. 검증자는 자신의 뷰보다 낮은 어떤 타임아웃 메시지도 거부한다.

5 Block Propagation and Recovery  
블록 전파는 리더가 자신의 제안을 다른 모든 검증자들에게 보내는 메커니즘이다. 블록 복구는 리더가 아직 
수신하지 못한 블록을 재제안하기 위해 시작되며, 리더가 블록을 복구하여 이를 재제안하거나, 리더가 신규 
블록을 제안하는 데 사용되는 무지지 증명서(NEC)로 귀결된다.

전파를 위해, 단순한 접근법은 리더가 전체 블록 제안을 브로드캐스트하도록 하는 것이다. 유사하게, 단순한 
복구 접근법은 리더가 모든 검증자들에게 블록 제안에 대한 요청을 브로드캐스트하고, 블록을 가진 모든 검증
자들이 직접 응답하도록 하는 것이다. 그러나 블록 전파와 복구 모두에서, 리더의 통신 오버헤드는 검증자 수
에 선형적으로 스케일한다. 검증자 집합이 커짐에 따라, 이 오버헤드는 리더에서 병목을 만들어 빠르게 감당
할 수 없게 된다. 효율적인 블록 제안 및 복구 메커니즘은 다음의 속성들을 달성해야 한다:

노드당 통신 부하가 상수일 것.  
지연이 일관될 것.  
비잔틴 결함 허용일 것.

이 목표들을 달성하기 위해, MonadBFT는 블록 전파와 복구를 위해 검증 가능한 정보 분산(Verifiable 
Information Dispersal, VID) [8,15]의 변형을 사용하며, 이는 자체적으로 삭제 부호(erasue 
coding) 메커니즘을 사용한다.

이 절에서, 먼저 삭제 부호를 간략히 소개하고 그것이 블록 전파에 어떻게 사용되는지를 보인 다음, 블록 복구 
메커니즘을 설명한다. 삭제 부호를 사용하는 블록 전파 메커니즘은 표준적이지만, 우리는 복구 실패를 증명할 
수 있는 새로운 복구 메커니즘을 도입하며, 이는 테일 포킹 내성을 달성하는 데 결정적이다.

5.1 Block Propagation  

블록 전파를 위해 삭제 부호를 활용하면 리더의 전송 병목을 줄인다. 직접 제안은 한 단계에서 완료되지만, 리
더가 인코딩된 청크를 검증자들에게 보내고 각 검증자가 자신의 청크를 재브로드캐스트하는 접근법은 중계 
단계를 추가한다. 이는 전파 지연을 증가시키지만, 리더의 전송 시간을 크게 줄인다. 예를 들어, 1Gbit/s 링
크에서 100명의 검증자에게 2MB 블록을 보내는 것은 1.6초가 소요되지만, 삭제 부호화된 청크를 분산하면 
전송 지연이 50ms로 줄어든다.
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삭제 부호에서, 블록 제안과 같은 메시지는 j개의 부호화 청크 로 분할되며, 그중 임의의 
k (≤ j)개의 청크 부분집합으로 원본 메시지를 재구성할 수 있다. 우리의 설정에서는 검증자당 하나의 청크가 
있으므로 이다. 통신 오버헤드와 결함 허용의 균형을 위해, 우리는 를 로 설정
한다. 이는 최대 명의 올바른 검증자만 유효한 청크를 제공하면 되도록 보장하면서 각 검증자가 보내
야 하는 데이터의 양을 최소화한다. MonadBFT에서 리더는 제안²을 인코딩하고, 부호화된 청크를 생성하
여 제안하며, 추가 오버헤드로 머클 트리의 서명된 루트 형태의 암호학적 증명을 포함한다. 우리는 청크 
를 튜플 로 형식적으로 정의하는데, 여기서 i는 왼쪽에서 오른쪽으로 정렬된 머클 
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트리를 구성하는 리프 노드들의 시퀀스 내에서 청크의 인덱스를 나타낸다. 값 v는 뷰 식별자로, 청크가 제안
되는 합의 뷰를 지정한다. 구성 요소 dataᵢ는 삭제 부호화된 페이로드의 i-번째 청크이다. 마지막으로, 는 
청크의 페이로드 dataᵢ를 머클 트리의 (서명된) 루트에 연결하여 그 진정성과 무결성을 증명하는 머클 증명
이다. 이 메커니즘은 리더가 청크 를 해당 검증자 i에게 배포할 수 있게 하며, 검증자는 그 청크가 인코딩된 
제안의 일부이며 뷰 v에 대한 제안 디코딩에 사용할 수 있음을 검증할 수 있다. 를 검증한 후, 각 검증자는 
청크를 브로드캐스트하여, 모든 검증자들이 제안을 재구성하기에 충분한 청크를 집합적으로 모으도록 보장
한다.

청크를 검증하는 것은 뷰와 머클 루트 해시에 대한 리더의 서명을 검증하고, 머클 증명을 검증하는 것을 포함
한다. 이는 청크의 진정성과 올바른 합의 라운드와의 연관성을 보장한다. 물론, 제안을 생성하고 청크를 배포
한 리더가 비잔틴이라면, 디코딩 과정이 실패할 수 있다. 그러나 올바른 리더의 경우, VID는 아래에 설명된 
복구 메커니즘뿐 아니라 블록 전파 메커니즘도 제안 전체(블록 필드를 포함하여)의 복구를 가능하게 함을 보
장한다. 우리의 설계는 검증자들이 디코딩 이전에 각 청크를 인증하고 검증할 수 있게 하여³, 검증 과정을 최
적화한다. 사전 디코딩 검증은 비잔틴 결함 시나리오에서 특히 유리한데, (i) 비잔틴 리더가 디코딩 실패를 유
발하는 불일치 청크를 생성할 때 이를 입증 가능하게 만들고, (ii) 올바른 리더가 생성한 청크의 조작은 디코
딩의 계산 오버헤드 없이 머클 증명 검증 실패를 기반으로 즉시 탐지될 수 있기 때문이다.

5.2 Block Recovery  

블록 복구 메커니즘은 리더가 high_tip 제안의 블록을 보유하지 않을 때 시작되며, 리더는 새로운 (재)제안
을 제안하기 전에 이를 검색하려고 시도해야 한다. 블록이 사용 가능하지 않은 경우, 리더는 어떤 올바른 검증
자도 high_tip의 제안을 인증하지 않았음을 입증하는 증거를 제공해야 한다.

앞서 언급했듯이, 효율적인 복구 메커니즘은 삭제 부호를 사용한다 [7,27]. 블록체인에서 효율적이고 검증 
가능한 데이터 분산을 위한 삭제 부호는 이전에도 사용되었지만 [19,27,33], 여기서 제시하는 블록 복구 메
커니즘은 페이로드 또는 데이터가 제대로 전파되지 않았음을 증명하는 증명서 중 하나의 획득을 보장한다는 
점에서 기존 기법을 넘어선다. 이 증명서는 새로운 리더에게 이전에 블록을 담고 있던 제안을 인증하기 위한 
QC가 형성되지 않았음을 검증 가능한 증거로 제공하여, 리더가 신규 제안을 제안할 수 있게 한다.
블록 복구 메커니즘의 의사코드는 알고리즘 5에 제시되어 있다. 코딩 메커니즘 자체는 블랙박스로 취급된다. 
페이로드 복구 프로세스는 다음 단계를 따른다:

² 단순화를 위해, 우리는 전체 제안을 인코딩하는데, 전체 제안을 복구하는 오버헤드가 무시할 만하기 때문이
다.
³ 각 청크의 진정성은 디코딩 이전 [1] 또는 디코딩 이후 [23]에 검증될 수 있다.

1. 요청 단계(알고리즘 2의 19행에서 알고리즘 5의 SENDRECOVERYREQUEST 호출):
리더는 서명된 요청 을 뷰 v와 high_tip.proposal_id 필드에 대해 
서명하여 모든 검증자에게 브로드캐스트한다.
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2. 검증자 동기화 단계(알고리즘 2의 33행에서 알고리즘 5의 VALIDATORSYNC 호출):
검증자들은 이고 FINDHIGHTIP(tc) = high_tip인지 확인함으로써 
high_tip의 유효성을 검증한다.⁴
검증자는 아직 v로 진행하지 않았다면 INCREMENTVIEW(R.tc)를 호출하여 자신의 뷰를 v로 증
가시킨다.  

제안의 블록을 보유한 검증자들은 모든 i에 대해 i번째 검증자에게 뷰 번호에 대해 서명된 
Chunk Relay 메시지

를 전송한다.  
제안의 블록을 보유하지 않은 검증자들은 뷰 v와 high_tip.proposal_id 필드에 대해 서명된 
No Data 메시지

를 브로드캐스트한다.
3. 청크 수신 단계(알고리즘 5의 19행):  

각 검증자는 명의 검증자로부터의 응답을 수집하며, 자신의 Chunk Relay 또는 No 
Data 메시지 중 하나를 수신한다.

4. 검증자에서 리더로의 통신(계속):  

검증자 i는 청크를 보유하고 있으면 자신의 서명이 포함된 Chunk Relay 를 리더에게 보
내거나, No-Endorsement (NE) 메시지 를 보낸다.
No-Endorsement 메시지는 두 필드 모두에 대해 서명된다.

5. 리더 복구(알고리즘 2의 21행에서 알고리즘 5의 LEADERRECOVERY 호출):  

리더가 검증자들로부터 유효한 암호학적 증명을 담은 서로 다른 개의 청크를 수집하면, 
블록을 재구성하려 시도한다. 원래 대상 블록을 제안한 리더가 올바르게 행동했다면, 이 청크들
은 새로운 리더가 페이로드를 신뢰성 있게 복구하도록 해준다.  
대신 리더가 개의 No-Endorsement 메시지를 수신하면, 이는 해당 블록이 어떤 올바
른 검증자에 의해서도 인증되지 않았음을 입증하는 증거가 되어, 리더가 대체 블록을 제안할 수 
있게 한다.

6. 디코딩 실패(알고리즘 5의 44행과 29행):  

리더가 개의 부호화 청크를 최소 포함하는 개의 메시지를 수집했음에도 블록 디
코딩에 실패한 경우, 디코딩 실패를 증명하는 메시지를 브로드캐스트한다:  

여기서 S는 리더가 수집했으나 디코딩에 실패한 최소 개의 부호화 청크 집합이다. 이 증
명은 뷰와 S 내 각 의 해시를 연결(concatenate)한 해시에 대한 리더의 서명으로 이루어
진다.
S를 모든 검증자에게 직접 브로드캐스트하는 대신, 리더는 두 번째 층의 인코딩을 적용하여 크
기가 인 더 큰 집합 S′를 생성할 수 있으며, S′로부터 임의의 개의 청크로 S를 재
구성할 수 있다. 그런 다음 리더는 제안 전파에 이미 사용된 동일한 삭제 부호와 머클 증명 메커
니즘을 활용하여, S′로부터의 인코딩된 하나의 청크 를 각 검증자에게 배포한다. 검증자가 
S′로부터 최소 개의 유효한 청크를 수집하면, S를 재구성하고 원래의 디코딩 프로세스를 
진행한다.  

디코딩 실패 증명 ⟨v, S⟩를 수신하면, 각 검증자는 다음의 검사를 수행한다:
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(a) 각 의 진정성과 무결성을 커밋(예: 머클 루트 또는 다항식 커밋)에 대해 검증하고 
임을 확인한다.

(b) S에 있는 청크를 사용하여 블록 디코딩을 시도한다.
(c) 디코딩이 실패하고 증명이 유효하면, 검증자는 이전과 같이 리더에게 NE 메시지로 응답한다. 그
렇지 않으면, 검증자는 단순히 타임아웃한다.

디코딩은 또한 복구된 제안이 SAFETYCHECK를 위반하거나 블록 해시 검증이 실패할 때와 같이, 유효하지 
않은 블록(제안)의 복구로 이어질 수 있다. 전반적으로, 안전성 점검에서의 어떤 실패든 제안을 무효로 만들
며 디코딩 실패로 간주된다.

합의 메커니즘에서와 마찬가지로, 각 검증자는 진행을 보장하기 위해 블록 복구에 대한 타임아웃 값을 유지한
다. 실제로, 블록 복구 메커니즘은 어떤 합의 프로토콜에서도 필수 구성 요소이지만, 종종 프로토콜 설명에서 
간과된다. 전통적으로, 합의 프로토콜은 인증된 블록의 복구에 초점을 맞추지만, MonadBFT는 테일 포킹 
보호를 위해 인증되지 않은 블록의 복구도 허용한다. 특히 실패 이후 리더에 의해 시작될 때, 블록 복구는 추
가 지연 비용을 도입한다는 점에 유의하라.
이제 블록 복구 메커니즘과 관련된 두 가지 유용한 보조정리를 제시한다.

⁴ 지분증명에서, 잘못된 high_tip에 대한 증거는 블록 복구 메커니즘의 허위 트리거를 억제하기 위해 리더를 
처벌(“슬래시”)하는 데 사용될 수 있다.

Lemma 1. 이중 제안이 아니고 올바르게 인코딩되었으며⁵ 신규 제안 에 대한 정족수 증명서(QC) 또는 
개의 투표가 주어지면, 블록 복구 메커니즘을 사용하여 의 블록을 복구할 수 있다.

Proof. p가 명의 검증자에 의해 투표되었으므로, 이들 중 최소 개의 투표는 올바른 검증자
에게서 온 것이며, 그들은 또한 p의 블록을 보유한다. 블록 복구 메커니즘에서, 검증자 동기화 단계 동안, 

명의 올바른 검증자 각각은 청크 를 검증자 i에게 보낸다. 표준적인 정족수 교차 논증에 의해 검증
자 i는 개의 응답을 수신하므로 자신의 청크 를 수신하는 것이 보장된다.
그 후 리더는 개의 메시지를 수신하며, 이 중 최소 개는 올바른 검증자에게서 온 것이
다. 그러면 리더는 임의의 개의 청크를 사용하여 블록을 복구한다.

Lemma 2. 이중 제안이 아니고 올바르게 인코딩된 신규 제안에 대한 정족수 증명서(QC) 또는 개
의 투표가 존재한다면, 리더가 해당 제안의 블록에 대해 유효한 무지지 증명서(NEC)를 구성하는 것은 불가
능하다.

Proof. Lemma 1과 유사하게, 최소 명의 올바른 검증자가 신규 제안의 블록을 보유하므로, 그들은 
청크 수신 단계에서 모든 올바른 검증자들이 자신의 청크를 받도록 보장하고, 이어서 리더에게 자신의 청크를 
보낸다(NE 메시지가 아니라).
비잔틴 검증자는 최대 f명이므로, 리더는 유효한 NE 메시지 개를 수신하지 못하며, 따라서 유효한 
NE 증명서를 형성할 수 없다.

⁵ 이중 제안에서 나온 청크나 잘못 인코딩된 청크는 디코딩 실패를 초래할 수 있다.
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6 Proofs of Correctness  
정족수 증명서( )는, 에 캡슐화된 내용 ⟨view, seq, proposal_id, state_hash⟩에 관한 서명 검증
이 성립하면 유효한 것으로 간주된다.

Lemma 3. 주어진 임의의 뷰 에서, 두 개의 구별되는 유효한 정족수 증명서 과 가 존재하는 것은 
불가능하다. 다시 말해, 이면 

 (그리고 )가 성립한다.

Proof. 모순을 위해, 동일한 뷰에서 두 개의 구별되는 정족수 증명서가 형성되었다고 가정한다(각 증명서는 
명의 검증자들의 투표로 구성된다). 정족수 교차 논증에 의해, 최소 한 명의 올바른 검증자가 동일한 

뷰에서 두 개의 구별되는 블록에 투표한 것이 된다. 그러나 MonadBFT 프로토콜(알고리즘 2)은 단일 뷰 내
에서 어떠한 검증자도 한 번 이상 투표하는 것을 명시적으로 금지한다. 이 규칙에서, 검증자는 투표 후(알고리
즘 2, 47행)와 타임아웃 후(알고리즘 2, 51행) 자신의 가장 높은 투표 뷰를 증가시키며, 자신의 가장 높은 투
표 뷰보다 낮은 뷰를 가진 이후의 어떤 블록에 대한 투표도 거부한다(알고리즘 2, 38행).

Lemma 4. 만약 이 뷰 에서 신규 제안 를 제안하고, 이 이중 제안을 하지 않으며, 명의 검
증자가 에 투표했다면, 어떤 올바른 검증자도 뷰 에서 상충 제안 (즉, 는 을 포함하
지도 확장하지도 않음)에 투표하지 않을 것이다.
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Proof. 우리는 뷰 번호 에 대한 귀납법으로 이 명제를 증명한다. 먼저 Lemma 4를 직접 함의하는 더 강
한 귀납 가설 를 정식화하고, 상호 귀납을 위해 두 개의 다른 귀납 가설 와 를 정의하며, 

에 대해 , 가 성립함을 증명한다. 편의를 위해, 의 tip을 로 표기한다.

만약 이 뷰 에서 시퀀스 번호 를 가진 신규 제안 를 제안하고, 이 이중 제안을 하지 않으며, 
명의 검증자가 에 투표했다면:  

: 뷰 에서의 임의의 유효한 제안(즉, 안전성 점검(알고리즘 1)을 통과한) 는 을 
확장( )하거나, 을 포함( )한다.  

: 뷰 에서의 임의의 TC의 high_tip은 이거나 을 확장한다.  
: 뷰 에서의 임의의 TC의 high_tip은 이거나 뷰 의 신규 제안이다.

Base Case  

: 뷰 에서 만들어진 유일한 제안이 이므로 자명하다.  
: 올바른 다수의 검증자들이 신규 제안 에 투표했으므로, 그들은 자신의 로컬 tip으로 

를 가진다. 따라서 표준적인 정족수 교차 논증에 의해 는 TC에 반드시 등장한다. 는( 의 이중 
제안이 없으므로 ) 가능한 최고 뷰 를 가진 유일한 tip이므로, high_tip은 와 같다(알고리즘 
3, 10행).  

: 의 기저 사례와 동일하다.

Induction Step  

:
올바른 다수의 검증자 집합 가 뷰 에서 자신의 tip으로 를 가진다. 의 검증자는 (알고리즘 1의 
UPDATETIP 메서드를 통해) 뷰 에서의 새로운 신규 제안을 받거나, 뷰 에서의 TC의 
high_tip을 통해 자신의 tip을 갱신하는데, 귀납 가설 에 의해 이들 역시 다시 이거나 뷰 의 
신규 제안의 tip이다.
표준적인 정족수 교차에 의해, 뷰 에서의 TC 의 tips는 의 검증자 중 한 명의 tip을 포함
해야 한다. 따라서 TC 의 high_tip은 최소 뷰 를 가지며, 그러므로 이거나 뷰 의 신규 제안
의 tip이다.

:
뷰 에서의 TC와 그 high_tip 를 고려하자. high_tip의 뷰를 라고 하자(  ). 
귀납 가설 에 의해, 는 이거나 뷰 의 신규 제안의 tip이다.
가 가 아닌 비자명한 경우, 신규 제안 tip 는 두 가지 유형일 수 있다:

정상 경로:
만약 이면, 의 QC는 (뷰 의) 유효한 제안을 
가리키며, 이는 상호 귀납 가설 (  )에 의해 을 포함하
거나 확장한다. 을 확장하는 블록의 QC를 가지므로,  자신도 을 확장한다.
비정상 경로:
high_tip 는 동일한 뷰 에서 구성된 NEC(무지지 증명서)를 가진다(알고리즘 3, 15행). 이 
NEC는 뷰 의 TC 에 응답하여 생성되었고, 그 high_tip  
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에 포함된 QC 의 뷰 번호 를 포함한다. 귀납 가설 ( 
 )에 의해, 는 이거나 을 확장한다.

NEC가 요청 에 응답하여 생성되었으므로, 는 일 수 없다(Lemma 2). 따라서 는 그 
QC 를 통해 을 확장해야 한다. 는 동일한 뷰 를 가진 QC 를 포함하므로(알고
리즘 3, 15행), Lemma 3에 의해 가 성립하며, 
이는  또한 을 확장함을 의미한다. 가 을 확장하는 블록의 QC를 가지므
로,  자신도 을 확장한다.

:
만약 뷰 에서의 가 뷰 의 QC를 포함한다면, 그것은 을 확장한다(귀납 가설 

에 의해).
그렇지 않다면, 는 뷰 의 TC를 포함한다. 이제 .TC의 TC의 high_tip 를 살펴본다. 상호 귀
납 가설 에 의해, TC의 high_tip 는 이거나 을 확장한다. 전자의 경우, 
high_tip 에 대해 NEC를 구성할 수 없으므로(Lemma 2), 는 의 블록을 재제안해야 한다. 후
자의 경우, p′는 t와 동일한 QC를 포함하므로(알고리즘 1, 16행), p′ 또한 p.block을 확장한다.

Corollary 1. 정직한 리더에 의해 GST 이후 원래 제안된 블록 에 대한 추측(조기 확인)은 되돌려지지 않
는다.

Proof. b가 뷰 v에서 신규 제안 p의 일부로 정직한 리더에 의해 원래 제안되었다고 하자. b에 대한 추측이 
되돌려지는 경우는 (뷰 > v)에서 b를 확장하지 않는 QC를 수신했을 때뿐이다. Lemma 4는 그러한 QC가 
존재할 수 없음을 보여준다.

Lemma 5. 만약 명의 올바른 검증자가 뷰 에서 뷰 의 제안 에 대한 QC를 수신했다면, 뷰 
에서의 임의의 유효한 제안은 를 확장해야 한다.

Proof. 우리는 뷰 번호 v′에 대한 귀납법으로 증명한다. 상호 귀납을 위해 귀납 가설 X(v′), Y(v′) 및 Z(v′)
를 정의하고, v′ ≥ v + 1에 대해 X(v′), Y(v′), Z(v′)가 성립함을 증명한다.

만약 f + 1명의 올바른 검증자가 뷰 v + 1에서 뷰 v의 제안 p에 대한 QC를 수신했다면:  

X(v′): 뷰 v′에서의 임의의 유효한 제안은 p를 확장해야 한다.  
Y(v′): 뷰 v′에서의 임의의 TC의 high_tip은 p를 확장한다.  
Z(v′): 뷰 v′에서의 임의의 TC의 high_tip은 뷰 ≥ v + 1의 신규 제안이다.

Base Case  

X(v′ = v + 1): 뷰 v에서 p에 대한 QC가 존재함을 알고 있다. 따라서 표준적인 정족수 교차 논증에 의해 뷰 
v에서 TC는 존재할 수 없다. 그러므로 뷰 v + 1에서의 어떤 유효한 제안도 뷰 v의 QC를 포함해야 하며(알고
리즘 1, 13행), 이는 Lemma 3에 의해 p를 확장해야 한다.

Z(v′ = v + 1): f + 1명의 검증자들은 자신의 tip을 p로 설정한다. 표준적인 정족수 교차 논증에 의해, 이 
tip들 중 하나 t는 뷰 v + 1의 TC에 포함되어야 한다. 따라서 high_tip은 뷰 v + 1에서 온 것이다.
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Y(v′ = v + 1): Z의 기저 사례에서 보였듯이, high_tip은 뷰 v + 1에서 온 것이다. 뷰 v는 성공적이므로(뷰 
v에서 TC가 존재하지 않음), 뷰 v + 1에서 NEC는 생성되지 않는다. 따라서 선택된 high_tip은 v + 1의 신
규 제안이어야 하며, 뷰 v의 QC를 포함해야 한다. Lemma 3에 의해, 이 QC 또한 p를 가리킨다.

Induction Step  

Z(v′ + 1): f + 1명의 올바른 다수 검증자 집합 S는 뷰 v + 1에서 자신의 tip을 뷰 v + 1로 갱신한다. S의 검
증자들은 자신의 tip을(알고리즘 1의 UPDATETIP 메서드를 통해) 뷰 번호 ≥ v + 1로만 갱신하는데, 이는 
뷰 > v + 1에서 새로운 신규 제안을 수신하거나, 뷰 ∈ [v + 1, v′]의 TC의 high_tip을 통해서이며, 귀납 
가설 Z에 의해 이들 역시 다시 뷰 ≥ v + 1에서 온 것이다. 표준적인 정족수 교차에 의해, 뷰 v′ + 1의 TC T의 
tip들은 S의 검증자 중 한 명의 tip을 포함해야 한다. 따라서 TC T의 high_tip은 뷰 ≥ v + 1에서 온 것이다.

Y(v′ + 1): 뷰 v′ + 1에서의 TC와 그 high_tip t를 고려하자. high_tip의 뷰를 a라 하자( v′ + 1 ≥ a ). 귀
납 가설 Z(v′ + 1)에 의해, t는 뷰 a ≥ v + 1의 신규 제안이다. 신규 제안 t는 두 가지 유형일 수 있다:  

정상 경로: 만약 t.view = t.block.qc.view + 1이면, t의 QC는 (뷰 a − 1의) 유효한 제안을 가리키
며, 이는 상호 귀납 가설 X(a − 1)에 의해 p를 확장하거나, a = v + 1일 때는 p와 동일하다(Lemma 
3).  
비정상 경로: high_tip t는 동일한 뷰 a에서 구성된 NEC를 가진다(알고리즘 3, 15행). 이 NEC는 
뷰 a − 1의 TC T*에 응답하여 생성되었고, 그 high_tip t*(= T*.high_tip)에 포함된 QC q*의 
뷰 번호 v*를 포함한다. 귀납 가설 Y(b)(여기서 v′ ≥ b = a − 1 ≥ v, Y(v)는 뷰 v에서 TC가 존재하지 
않으므로 자명하게 참) 에 의해, t*는 그 QC 를 통해 p를 확장한다. 는 동일한 뷰 를 가진 QC 
를 포함하므로(알고리즘 3, 15행), Lemma 3에 의해 
가 성립하며, 이는  또한 를 확장함을 의미한다.  

두 경우 모두에서, 는 를 확장하는 블록의 QC를 가지므로,  자체가 를 확장한다.  

: 만약 가 뷰 에서 뷰 의 QC를 포함한다면, 그것은 를 확장한다(귀납 가설 
에 의해). 그렇지 않다면, 는 뷰 의 TC를 포함한다. 우리는 이제 의 TC의 high_tip 

를 살펴본다. 상호 귀납 가설 에 의해, TC의 high_tip 는 를 확장한다. 는 와 동일한 QC를 포
함하므로(알고리즘 1, 16행),  또한 을 확장한다.

Theorem 1 (No Tail-Forking)  

이 뷰 에서 시퀀스 번호 를 가진 신규 제안 를 제안하고, 이 이중 제안을 하지 않으며, 명의 
검증자가 에 투표했다면, 시퀀스 번호 에서  이외의 어떤 블록도 커밋되지 않는다.

Proof. 모순을 위해, 블록 ( )가 동일한 시퀀스 번호 에서 커밋되었다고 가정하자(즉, 둘 
중 어느 것도 다른 것을 확장하지 않음). 는 제안 의 일부로 커밋되었다고 하자(  ) 그
리고 는 를 포함하거나 확장한다. Lemma 4 덕분에, 는 불가능함을 안다.
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이제 인 경우를 분석하자, 즉 가 제안되기 전에 가 이미 커밋되었다. 가 커밋되려면, 
명의 검증자가 뷰 에서 에 대한 QC를 수신했어야 한다. Lemma 5에 의해, ( 를 포함

한 ) 임의의 유효한 제안은 를 확장해야 하므로, 따라서 를 확장해야 하며, 이는 모순을 준다.

Theorem 2 (Safety of Early-Confirmation)  

클라이언트가 조기 확인을 통해 거래 를 최종화된 것으로 간주했다면, 와 이를 
캡슐화하는 블록 은 결국 모든 올바른 검증자들에 의해 커밋된다.

Proof. 클라이언트는 동일한 뷰 에서 온 개의 Early-Confirmation 메시지를 수신하면 조기 확
인을 통해 자신의 거래를 최종화된 것으로 간주한다. 이 Early-Confirmation 메시지들 중 최소 개
는 정직한 검증자에게서 왔어야 하며, 이들은 뷰 에서 뷰 의 제안 에 대한 QC를 수신했는데, 여기
서 는 을 확장한다. Lemma 5에 의해, 더 높은 뷰에서의 임의의 유효한 제안은 를 확장해야 
하므로, 추이적으로 을 확장한다. MonadBFT의 생존성 속성과 결합하면, 은 결국 모
든 올바른 검증자들에 의해 커밋될 것이다.

Theorem 3 (Safety)  

동일한 시퀀스 번호 를 가진 두 개의 제안 와 $p^$가 두 올바른 검증자에 의해 커밋되는 일은 없다.*

Proof. 반증을 위해, 두 개의 제안 와 가 동일한 시퀀스 에서 커밋되었다고 가정하자. 그러면 이들은 
상충하며, 이는 도 도 서로를 확장하지 않음을 의미한다. 일반성을 잃지 않고, 
라고 가정하자.

올바른 검증자는 제안 에 대한 QC를 포함하는 제안 를 수신한 후 를 커밋하는데, 여기서 
이고 

가 성립한다. 올
바른 검증자에 의한 의 수신은 최소 명의 올바른 검증자가 이미 를 수신했고 따라서 뷰 

에서 에 대한 QC( )를 수신했음을 의미한다. Lemma 5에 의해, 는 를 확장해야 
하므로, 모순에 도달한다.

다음으로, 우리는 부분 동기 네트워크 모델에서 MonadBFT의 생존성 보장을 확립한다. 전역 안정화 시간
(GST)이 존재하여 시간 에 전송된 모든 메시지는 시간 까지 전달된다. 우리는 적
절히 구성된 뷰 타이머 길이 가 존재한다고 가정하며, 이는 페이스메이커와 함께 GST 이후 올바른 검증자
들이 동일한 뷰에서 동기화되도록 보장한다. 이 가정은 본질적으로, 리더가 알려진 가장 높은 증명서를 식별
하고, 블록을 제안하고, 검증자들이 투표할 충분한 시간을 부여하고, 투표와 타임아웃 메시지를 처리하기에 
뷰 타이머가 충분히 길다는 것을 의미한다. 우리는 GST 이후 최초로 동기화된 뷰를 로 표시한다. 단순화
를 위해, 타이밍 경계 계산 시 제안 전파와 디코딩 실패 증명은 5장에서 설명한 최적화된 릴레이 기반 2단계 
전달 메커니즘이 아닌 순진한 단일 단계 전달을 사용한다고 가정한다. 삭제 부호를 활용한 최적화된 2단계 전
달 메커니즘을 고려하면 추가적인 Δ를 고려해야 한다. 그러나 최적화된 2단계 전달은 두 번의 단방향 메시지
를 포함함에도, (제안 또는 증명 전파에 대한) 총 지연 2Δ가 실제로는 순진한 1단계 전달 메커니즘의 단일 Δ
보다 작아 더 효율적이다.
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Lemma 6. 뷰 < v에 있는 올바른 검증자 i는 다음 조건들 하에서 뷰 v로 전환한다:

i가 뷰 v에 대한 잘 형성된 제안을 수신할 때,  
i가 뷰 v에 대한 타임아웃 메시지를 수신할 때, 또는  
i가 뷰 v − 1에 대한( TC를 구성하기 위한 ) 2f + 1개의 타임아웃 메시지 집합을 수신할 때,  
i가 을 만족하는 블록 복구 요청 메시지 R을 수신할 때.

Proof. 올바른 검증자는 세 가지 주요 메커니즘을 통해 뷰 v로 전환한다:

올바른 리더:
뷰 v보다 작은 뷰에 있는 검증자는 를 만족하는 제안 p를 수신
하면 뷰 v로 전환한다(알고리즘 2, 35행).
리더 실패:
검증자는 다음 조건들 중 하나에서 뷰 v로 전환한다:
(i) 을 만족하는 타임아웃 증명서 tc를 가진 제안 p를 수신할 때(알고리즘 2, 
35행).
(ii) 뷰 에 대한 다른 검증자들의 타임아웃 메시지 개를 수신할 때(알고리즘 4, 19행; 
[4, 5]도 참조).
(iii) (알고리즘 4, 14행) 또는 

(알고리즘 4, 15행)을 만족하는 타임아웃 메시지 t를 수신할 때.
블록 복구:
검증자는 뷰 < v에 있고 을 만족하는 요청 메시지 R을 수신하면 뷰 v로 전환
한다(알고리즘 5, 10행 참조).

Lemma 7. GST 이후의 뷰 v에 대해 L이 지정된 리더라고 하자. 모든 올바른 검증자들이 L을 리더로 합의
한다면, 최대 2Δ 내에 모든 올바른 검증자들은 동기화되어 뷰 v로 전환한다.

Proof. 뷰 v에 최초로 진입하는 올바른 검증자를 고려하자. 리더 L이 뷰 v에 최초로 진입하면, 제안 p를 브
로드캐스트한다. 이 제안은 Δ 이내에 모든 올바른 검증자에게 전파되어, 여전히 더 이른 뷰에 있는 모든 검증
자들이 v로 전환할 수 있게 한다. 뷰 v에 최초로 진입하는 검증자가 L이 아니라면, 그 검증자는 뷰 v − 1에 대
한 TC를 생성함으로써 그렇게 한다. TC를 구성하려면 개의 타임아웃 메시지가 필요하며, 그중 최
소 개는 올바른 검증자에게서 온 것이다. 이 올바른 검증자들은 뷰 v − 1에 대한 자신의 타임아웃 메시
지를 브로드캐스트하며, 이는 Δ 이내에 다른 모든 올바른 검증자들에게 전파된다.
Lemma 6에 의해, 이러한 타임아웃 메시지들은 v − 1보다 이른 뷰에 있는 모든 올바른 검증자들이 v − 1로 
진전하도록 보장한다. Bracha 타임아웃 메커니즘은 뷰 에 있는 임의의 검증자가 뷰 에 대한 

개의 타임아웃 메시지를 수신하자마자 즉시 타임아웃하도록 보장한다(알고리즘 4, 22행).  이내
에, 뷰 에 있는 모든 올바른 검증자들은 TC를 형성하기 위한 개의 타임아웃 메시지를 모으
고, 그들을 뷰 로 증가시킬 수 있다(알고리즘 4).
따라서  이내에, 모든 올바른 검증자들이 뷰 에 진입하고 동기화된다.
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Lemma 8. 뷰 에서, 올바른 리더 X가 또 다른 올바른 리더 Y가 생성한 블록 B에 대해 블록 복구를 
시작하고, B가 최소 명의 올바른 검증자에게 전파되었다면, 리더 X는  이내에 B를 복구할 수 있
고, 모든 올바른 검증자들은  이내에 X의 재제안을 수신한다.

Proof.
X에 의해 요청 메시지 가 브로드캐스트되면, 올바른 검증자는 최대  이내
에 을 수신한다. 뷰 에 있는 모든 올바른 검증자는 IncrementView(R.tc)를 호출하여 뷰 로 
전환한다(Lemma 6).
이후, 각 올바른 검증자는 자신의 피어들에게 응답하며, 이는 검증자 i를 위한 청크( )이거나 No Data 메
시지이다. 각 올바른 검증자 i는 추가  이내에 다른 검증자들로부터 그러한 메시지 개를 수신한다.
최소 명의 올바른 검증자들이 B를 수신했고 해당 청크를 각 검증자에게 전달하므로, 표준적인 정족수 
교차 논증에 의해 모든 올바른 검증자 는 자신의 청크( )를 수신한다.
그 다음 각 올바른 검증자 i는 자신의 청크 를 리더 X에게 보내는 데 최대 또 다른 가 필요하며, X는 이
어서(청크들이 올바른 리더 Y에게서 왔으므로) 오류 없이 B를 재구성한다. 총 시간은 가 된다. 마지막으
로, X의 재제안은 추가  이내에 모든 올바른 검증자들에게 전파된다.

Lemma 9. 뷰 에서, 블록 복구는 진행을 보장한다: 올바른 리더는  이내에 유효한 (재)제안을 
생성하거나  이내에 무지지 증명서(NEC)(신규 제안을 위한)를 생성한다.

Proof.
Lemma 8과 유사하게, 블록 복구를 시작한 리더는  이내에 청크와 NE 메시지로 구성된 개의 
응답을 수신한다. 이 응답들 중, 개는 NE 메시지이거나 청크이다.
전자의 경우, 리더는 개의 NE 메시지로부터 NEC를 생성할 수 있다. 후자의 경우, 청크들이 블록을 
복구하기 위해 성공적으로 디코딩되거나, 리더는 블록 복구의 “디코딩 실패” 단계에 들어간다.  이내에 모
든 올바른 검증자들은 리더로부터 디코딩 실패 증명을 수신하고, NE 메시지로 응답한다. 리더는 또 다른  
이내에 이러한 NE 메시지들을 수신하며, 총 를 넘지 않는 시간 내에 NEC를 생성할 수 있다.

Lemma 10. 타임아웃 간격 τ와 메시지 전파 지연이 유한하다면, 모든 올바른(정직한) 검증자들은 계속해
서 더 높은 뷰로 전진한다.

우리는 이 보조정리를 두 부분으로 증명한다:

1. 먼저, 올바른 검증자 A가 뷰 v에 있고 다른 올바른 검증자 B가 뷰 v′ > v에 있다면, A는 결국 자신의 
뷰를 전진한다는 것을 증명한다: B는 반드시 뷰 ≥ v의 TC 또는 QC를 관측함으로써 뷰 v′에 진입했어
야 한다. B가 뷰 ≥ v′에서 언젠가 타임아웃한다면, B는 자신의 타임아웃 메시지에서 뷰 ≥ v의 TC 또는 
QC를 A에게 보내어, A가 자신의 뷰를 전진하도록 한다(Lemma 6). 반대로, B가 결코 타임아웃하
지 않는다면, B는 뷰 ≥ v′의 모든 뷰에서 지속적으로 제안들을 관측해야 한다. 이러한 제안들 중 하나
는(MonadBFT의 라운드 로빈 스케줄 때문으로) 정직한 리더에게서 온 것이어야 하며, 이는 A에게
도 제안을 보내어 A가 자신의 라운드를 전진하도록 한다(Lemma 6).

2. 다음으로, 모든 올바른 검증자들이 동일한 뷰 v에 있다면, 최소 한 명의 올바른 검증자가 뷰 v + 1로 전
진한다는 것을 증명한다: 이는 타임아웃 간격이 유한하다는 사실로부터 직접적으로 따른다. 올바른 검
증자들이 달리 자신의 라운드를 전진시키지 않는다면, 결국 모두가 타임아웃하여, 모든 이들이 TC를 
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생성하고 자신의 뷰를 전진시키도록 허용한다.

Lemma 11. MonadBFT의 라운드 로빈 스케줄은 임의의 연속된 3f + 3명의 리더 시퀀스에서, 세 명의 연
속된 올바른 리더의 그룹이 존재하도록 보장한다.

Proof.
연속된 3f + 3명의 리더 시퀀스에는 세 명이 연속된 리더 그룹이 3f + 1개 포함된다. 라운드 로빈 스케줄로 
인해, 3f + 1명의 각 검증자는 3f + 1개의 그룹 중 정확히 세 그룹에 등장한다. 올바른 검증자는 2f + 1명이므
로, 비둘기집 원리에 의해 이들 그룹 중 하나는  

명의 올바른 리더를 포함해야 한다.

Theorem 4 (Strong Liveness)  

GST 이후, MonadBFT의 올바른 리더들은 유효한 제안을 생성하며, 올바른 리더의 임의의 제안은 결국 커
밋된다.

Proof.
모든 올바른 검증자들은 더 높은 뷰로 계속 전진한다(Lemma 10). GST 이후, 블록 복구 메커니즘이 진행
을 보장하므로(Lemma 9), 모든 올바른 리더는 유효한 제안을 생성할 수 있다.
모든 올바른 검증자들은 2Δ 이내에 리더의 뷰로 동기화되고(Lemma 7), 타임아웃 간격 τ가 충분히 길기 
때문에, GST 이후 모든 올바른 검증자는 올바른 리더의 제안에 투표한다. Lemma 4와 결합하면, GST 이
후 올바른 리더의 제안은 반드시 후속 올바른 리더들에 의해 확장된다.
세 명의 연속된 올바른 리더 그룹이 무한히 자주 발생하므로(Lemma 11), GST 이후 모든 올바른 리더의 
제안은 결국 커밋된다.

Theorem 5  

MonadBFT는 LSOS 모델 하에서 AHL 속성을 만족한다: GST 이후, 올바른 리더 L이 블록 b를 담은 제안 p
를 제안했다면, (연속적이지 않을 수도 있는) 단일 후속 올바른 리더만으로도 프로토콜을 클라이언트 측에서 
블록 b를 최종화하는 방향으로 이끌기에 충분하다.

Proof.
이 정리를 증명하기 위해, 우리는 상호 배타적이고 완전한 두 경우를 분석한다:  

1. 올바른 리더가 제안한 블록이 연속된 뷰들에서 또 다른 올바른 리더에 의해 확장되는 경우, 그리고  
2. 올바른 리더가 제안한 블록이 비연속적인 올바른 리더의 신규 제안에 의해 확장되는 경우.

GST 이후, 연속된 리더들이 올바른 경우, 뷰 v에서의 올바른 리더 Lᵥ가 pᵥ를 제안한다. 이어서, 뷰 v 
+ 1에서의 또 다른 올바른 리더 Lᵥ₊₁가 부모 제안 pᵥ를 확장하는 pᵥ₊₁를 제안한다. pᵥ₊₁을 수신하면, 각 
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올바른 검증자는 pᵥ에 대해 Early-Confirmation 메시지를 보낸다. Lᵥ와 Lᵥ₊₁가 모두 올바르므로, 
클라이언트는 뷰 v + 1에서 pᵥ.block에 대한 2f + 1 Early-Confirmation 메시지를 수신하여 
pᵥ.block을 커밋한다.
이제 다른 경우를 고려하자. 뷰들의 시퀀스 가 실
패한다고 하자(여기서 k ≥ 1). v 이후 처음으로 리더가 올바른 뷰를 v + k + 1이라고 하고, 그 리더를 
Lᵥ₊ₖ₊₁로 표기하자. Lemma 4 및 생존성 속성에 의해, Lᵥ₊ₖ₊₁는 제안 pᵥ₊ₖ₊₁을 만들며, 이는 반드시 
pᵥ.block을 재제안해야 하므로, 즉 pᵥ₊ₖ₊₁.block = pᵥ.block이다.
더 나아가, LSOS 모델 하에서, MonadBFT는 뷰 v + k + 1이 재제안인 경우 뷰 v + k + 1과 v + k 
+ 2의 리더를 동일하게 유지한다. 따라서 뷰 v + k + 2의 리더 또한 올바르다. 결과적으로, 뷰 v + k + 
2의 리더는 pᵥ₊ₖ₊₂를 만들며, 이는 생존성 속성 덕분에 pᵥ₊ₖ₊₁을 확장한다.
첫 번째 경우와 유사하게, 를 수신하면, 최소 명의 올바른 검증자들이 에 대
해 Early-Confirmation 메시지를 보내며, 이는 클라이언트가 을 
커밋하도록 이끈다. 따라서 MonadBFT는 LSOS 모델 하에서 클라이언트 측에서 AHL 속성을 보장
한다.
아래에서는 다음 정의의 도움을 받아 일부 추가적인 낙관적 시간 경계를 제공한다.

Definition 1 (Global Direct Commit)  

뷰 에서 제안된 제안 는, 뷰 에서 제안 에 대해 적어도 명의 올바른 검증자가 투표하
고, 그때 이 를 인증하는 경우(즉, ), 
Global Direct Commit을 달성했다고 말한다.

제안이 글로벌 직접 커밋을 달성했다면, 추측적 실행을 통해 클라이언트 측에서 조기 최종화를 달성할 수 있
다는 점은 주목할 만하다.

이하에서는, 정직한 리더 시퀀스의 다양한 시나리오에서, 동기 상태 동안 Global Direct Commit과 최종
화에 대한 시간 경계를 제공한다.

Lemma 12  

뷰 에서 시작하여 세 명의 연속된 올바른 리더 , , 가 존재한다면, 이 제안한 
제안 은 을 최초로 수신한 올바른 검증자로부터  이내에 글로벌 직접 커밋을 달성한다.

Proof.
글로벌 직접 커밋의 정의에 따르면, 뷰 에서 

를 만족하는 후속 제안 에 대해 
명의 올바른 검증자가 투표하면, 제안 은 이 속성을 달성한다.

이 올바르므로, 최초의 올바른 검증자 는 
를 만족하는 제안 을 수신하고 뷰 

로 진입한다. 최대  이내에, 다른 모든 올바른 검증자들은 을 수신하고, 자신의 뷰를 로 
증가시키며, 자신의 tip을 로 갱신하고, 에게 자신의 투표를 보낸다.
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올바른 리더 는 추가  구간 내에 에 대한 최소 개의 투표를 수신한다. 이러한 투표들을 
사용하여, 는 를 만족하는 새로운 제
안 를 구성하고, 이를 모든 검증자에게 브로드캐스트한다. 추가  이내에, 모든 올바른 검증자들은 

를 수신하고, 자신의 뷰를 로 증가시키며, 자신의 tip을 tip( )로 갱신하고, 에 대한 
투표를 에게 보낸다.

이 시점에서, 적어도 명의 올바른 검증자들이 을 인증하는 에 대해 투표했으므로, 글로벌 
직접 커밋 속성이 만족된다. 이는 이 글로벌 직접 커밋을 달성했음을 보장한다.

따라서, 을 최초로 수신하여 로 전환한 시점부터, , , 가 올바른 경우 의 
글로벌 직접 커밋 달성 과정은  이내에 완료된다.

Lemma 13  

뷰 에서 시작하여 두 명의 연속된 올바른 리더 와 이 존재한다면, 가 제안한 제안 는 
뷰 에 최초로 진입한 올바른 검증자로부터  이내에 글로벌 직접 커밋을 달성한다.

Proof.
Lemma 7에 따라, 뷰 에 최초로 진입한 올바른 검증자로부터  이내에 모든 올바른 검증자들이 뷰 로 
전환한다. 리더 는 유효한 제안 를 제안하고, 이는  이내에 모든 검증자에게 전파된다. 검증자들은 
에 대한 자신의 투표를 에게 보낸다. 투표가 에게 수신되는 데에는 최대 가 소요된다.

다음 올바른 리더 은 에 대한 개의 투표를 수집하고, 에 대한 정족수 증명서(QC)를 담
은 새로운 제안 을 구성하여 브로드캐스트한다. 모든 올바른 검증자들은 을 수신하고 또 다른  
이내에 자신의 tips을 로 갱신한다. 을 명의 올바른 검증자가 관측하고 그에 대해 투표하
면, 의 글로벌 직접 커밋 속성이 만족된다.

만약 가 Lemma 7에 따라 최대  이후에 뷰 에 진입하는 마지막 검증자라면, 모든 검증자들이 
의 글로벌 직접 커밋을 달성하는 데 추가로 최대 가 소요된다. 따라서, 의 글로벌 직접 커밋에 필요한 
총 시간은 뷰 에 최초로 진입한 올바른 검증자로부터 최대 이다.

Lemma 14  

뷰 에서 시작하여 네 명의 연속된 올바른 리더 , , , 가 존재한다면, 이 
제안한 제안 은 을 최초로 수신한 올바른 검증자로부터  이내에 커밋(최종화)된다.

Proof.
Lemma 12에 따르면, 가 제안한 를 올바른 검증자들이 수신하고 에 대한 자신의 투표를 
던질 때, 제안 은  이내에 글로벌 직접 커밋을 달성한다. 이러한 투표들은 에게 전달되며, 전
달에는 최대 가 소요된다. 개의 투표를 수신하면, 는 에 대한 정족수 증명서(QC)를 
담은 새로운 제안 를 구성하여 브로드캐스트한다(

). 이 제안은  이내에 모든 올바른 검증자
들에게 도달한다.  
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커밋 조건은 검증자들이 두 개의 연속된 QC를 관측하면 만족된다: 을 인증하는 와 
를 인증하는 .  

따라서, 가 관측되면 제안 은 커밋된다. , , , 가 올바른 경우, 
을 최초로 수신한 올바른 검증자 시점부터 이 커밋되는 데 필요한 총 시간 상한은 

이다.

Lemma 15  

뷰 에서 시작하여 세 명의 연속된 올바른 리더 , , 가 존재한다면, 가 제안한 제
안 는 뷰 에 최초로 진입한 올바른 검증자로부터  이내에 커밋(최종화)된다.

Proof.
Lemma 13에 따르면, 제안 는 뷰 에 최초로 진입한 올바른 검증자로부터  이내에 글로벌 직접 커밋
을 달성한다. 이어서, 올바른 검증자들은 에 대한 자신의 투표를 던지며, 이는 최대  이내에 에
게 수신된다. 개의 투표를 수신하면, 는 를 제안하고, 이는 추가  이내에 모든 올바른 
검증자들에게 도달한다.

 내의 정족수 증명서(QC)가 과 를 연속적으로 연결한다는 사실( 
 및 

 )을 관측하면, 커밋 규칙이 만족되어 가 최
종화된다.  

따라서, 가 커밋되는 데 필요한 총 시간은, 뷰 에 최초로 진입한 올바른 검증자 시점부터 
로 경계 지어진다.
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