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1 - lntrodu~ao 

Muitos modelos de processos (Brookes et a/, 1984; Hennessy, 1988; 
Hoare, 1985; Olderog, 1989), mais ou menos sotisticados, tem vindo a ser 
propostos salientando as vantagens de cada um dos tres domfnios semanti­
cos da computagao: axiomatico, denotacional e operacional. Surgiram, deste 
modo, contribuigoes notaveis acerca do nao determinismo e de limitagoes do 
paradigma de intercalac;:ao. Pode mesmo dizer-se que a noc;:ao de processo 
esta matematicamente bem tundada. Este estado de coisas e retlectido, par 
exemplo, no livro de Hennessy (Hennessy, 1988) e na habilitationsschrift de 
Olderog (Oiderog, 1989). 

Operacionalmente, as equivalencias entre processos sao detinidas em 
termos da estrutura ramiticada dos sistemas de transig6es associados aos 
termos de processo sabre uma dada assinatura. As equivalencias observam 
tambem de maneira diterente o axioma relativo a escolha e.(p + q) = e.p + e.q 
em virtude da diterenga 6bvia relativamente a estrutura ramiticada. As equiva­
lencias distinguem tambem entre concorrencia e nao determinismo. Tipicamente 
estas equivalencias observam de maneira diterente o axioma relativo a com­
posic;:ao paralela a.p II b.q= a.(p II b.q) + b.(a.p II q) em virtude da diterenc;:a 6bvia 
relativamente aos paradigmas de concorrencia e interleaving. Neste artigo, 
vamos trabalhar com o mais simples modelo de processes, aceitando os dais 
ultimos axiomas equacionais (este tragmento determinista sera designado par 
modelo de quiescencia). 0 leitor interrogar-se-a: que contribuigao pode ainda 
ser dada a teoria de processos par um modelo tao simples? 

Nos conjuntos de tragos M intormac;:ao que pode ser usada para modelar 
aspectos muito relevantes dos sistemas computacionais. Estes aspectos sao 
conhecidos na area de modelac;:ao conceptual orientada par objectos. Nesta 
disciplina de programac;:ao foi proposto que um objecto e um processo munida 
de atributos dependentes do estado (Ehrich e Sernadas, 1990; Ehrich et a/, 
1990). E tambem se reconheceu que era necessaria demarcar os objectos 
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activos dos objectos passivos (v. Sernadas et a/, 1990). A maioria dos objec­
tos activos sao implementados atraves de uma linguagem de programagao, e 
suportados pelo gestor de processos do sistema operativo, e muitos dos ob­
jectos passivos sao implementados atraves de uma linguagem de esquemas 
de bases de dados, e suportados pelo gestor de informagao de bases de 
dados. A unica diferenga intrfnseca entre uma componente de arquivo e uma 
componente de programa esta na actividade. 0 primeiro e passivo e o segun­
do activo. Quer dizer, o segundo tern requisites de actividade no sentido em 
que tern iniciativa para atingir objectives por si mesmo (por exemplo, terminar 
a execugao de urn programa), enquanto o primeiro espera passivamente pelas 
interacg6es com os objectos activos vizinhos. Quer dizer, as componentes 
activas disp6em de tempo de CPU, mas as passivas nao. 

0 modelo de processos activos deterministas obtem-se do modelo tradi­
cional dos tragos (modelo PS, de prefix-closed set), relaxando o requisito de 
fecho para prefixos. Consideremos, para aclarar as ideias, uma certa maquina 
de vendas, MAOUINA. Trata-se de urn processo (cf. Hoare, 1985) denotado 
em CSP pelo termo: 

MAOUINA = llX(moeda, choc)· moeda. !choc. x{moeda, choc} 

A semantica classica de urn tal termo de processo e o par <E,L> com 
E = {moeda, choc} e L = (moeda choc)*(moeda + E). Este conjunto de tragos 
nao providencia informagao acerca da actividade do processo (indicada pela 
exclamagao !) no estado anterior a execugao do evento choc, nomeadamente 
a maquina devera proceder a entrega de urn chocolate. A actividade nao e 
capturada pela semantica classica de conjuntos fechados para prefixos. 

A ideia de quiescencia, contribuigao de Chandy e Misra (Misra e Chandi, 
1981; Misra et a/, 1982; Misra, 1984) e tambem desenvolvida par Jonsson 
(Jonsson, 1985) no contexto de uma 16gica para raciocinar acerca de especifica­
g6es, e por Costa (1989) num contexto algebrico, e uma solugao para o pro­
blema de representar a actividade dependente do estado de urn processo. 
Dizemos que urn processo (ou uma comunidade de processos) esta num 
estado quiescente se nao comunica com o seu ambiente a menos que seja 
este a activar a comunicagao. Retomando o exemplo da maquina de vendas, 
os seus tragos quiescentes sao, de entre os tragos anteriores, aqueles que 
tern igual numero de ocorrencias de moeda e de choc, isto e, o conjunto dos 
tragos e agora denotado pela expressao regular (moeda choc)*. 

Mas a ideia tern de ser cuidadosamente implantada, se desejamos incluir 
o tratamento de definig6es recursivas: os tragos infinitos tambem sao quiescen­
tes porque urn trago infinito nao pode estender-se mais: urn RELOGIO que 
repete indefinidamente o evento tic: 

RELOGIO = llX(tic)· !tic. x{tic} 
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nao pode encontrar-se num estado quiescente mas pode ser interpretado pela 
sequencia infinita tic00• Neste artigo vamos considerar primeiro processos que 
sao limite de comportamento finitario. Os requisitos infinitarios serao explica­
dos a seguir, no contexto de um modelo semantico mais complexo. 

Um processo, ou uma comunidade de processos, e representado pelo con­
junto dos seus trac;:os quiescentes. Um trac;:o da comunidade e quiescente se 
pode ser projectado num trac;:o quiescente de todas as suas componentes, 
porque a comunidade esta num estado quiescente apenas no caso de todas 
as suas componentes se encontrarem em estados quiescentes. Os requisitos 
de seguranc;:a (que prescrevem, em todo o estado de um dado processo, os 
eventos que podem ocorrer) podem ser sempre recuperados a partir do fecho 
para prefixos do conjunto dos trac;:os quiescentes. Os estados activos 
correspondem aos trac;:os nao quiescentes: um trac;:o nao quiescente e sam­
pre prefixo de um trac;:o quiescente. 0 resultado notavel que constitui a nossa 
contribuic;:ao e a simplicidade com que e possfvel descrever a composic;:ao 
paralela na presenc;:a de actividade, sendo mesmo possfvel encontrar um sis­
tema inequacional correcto e adequado para derivar a actividade de uma 
comunidade, conhecidas as actividades das partes. 

De acordo com o modelo que apresentamos intuitivamente, e que sera 
denotado por QS {de quiescent set), dado um alfabeto E, todo o par <E,L>, 
onde L e uma linguagem sabre E, e um processo. Por exemplo, o par <{moe­
da, choc}, (moeda choc)*> e um processo QS, mas nao e um processo PS, 
uma vez que nao e fechado para prefixos. Claramente, todo o processo PS e 
tambem um processo QS. Tais processos sao considerados sem actividade 
ou passivos, pais encontram-se sempre em estados quiescentes. Os proces­
sos QS que nao sao processos PS apresentam actividade. 0 processo apre­
sentado atras <{moeda, choc}, (moeda choc)*> e activo no sentido em que, 
por exemplo, ap6s moeda tem iniciativa para realizar choc. Dado um processo 
QS, <E,L>, podemos encontrar o processo passivo correspondente: e <E, 
pc(L)>, onde pc(L) e o fecho para prefixos de L. 

Dais processos com o mesmo fecho para prefixos sao comparaveis relati­
vamente a actividade: quanta menos trac;:os quiescentes, maior e a actividade. 
Assim, todo o processo tem pelo menos a actividade do seu fecho para pre­
fixos. Esta comparac;:ao conduz a uma ordem parcial nos processos. 

Para definir o domfnio semantico, e necessaria enriquecer a linguagem tra­
dicional dos processos deterministas distinguindo duas formas de prefixac;:ao: 
espontanea ou activa (!) e nao espontanea ou passiva. lnformalmente, se p e 
um termo de processo e a e um evento, ambos a.p e !a.p sao termos de 
processo. Naturalmente, queremos impor que 

L(a.p) = {c}u{as: SE L(p)} 
L(!e.p) = {as: SE L(p)} 
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Assim, o processo <{moeda, choc}, (moeda choc)*> atras referido e deno­
tado, por exemplo, pelo termo de processo: 

MAOUINA-ACTIVA = J.!X{moeda,choc}· coin. !choc. X{moeda,choc} 

e 0 seu «fecho para prefiXOS» e denotado por: 

MAOUINA-PASSIVA = J..LX{moeda,choc}· moeda. choc. X{moeda,choc} 

Surpreendentemente, os requisitos de actividade associados ao comporta­
mento transaccional (do tipo «executar ate ao fim» podem ser interpretados 
neste modelo. De facto, podemos representar os requisitos transaccionais nao 
incluindo na linguagem os prefixos de cada transac9ao. Por exemplo, o pro­
cesso: 

MAOUINA-NOVA = J..LX. moeda. (!cafe. x + !bolo. x) 

come9a com o requisito transaccional: se ocorrer moeda devera executar cafe 
ou bolo, pois o prefixo moeda de «moeda cafe» e «moeda bolo» nao esta no 
conjunto dos seus tra9os quiescentes. lsto e, o processo come9a com as 
ac96es compostas lmoeda cafel e lmoeda bolol. Sequencias finitas de even­
tos como estas designam-se por transac96es. 

Um processo <E,L> nao tem comportamento transaccional se nao tem ac­
tividade, isto e, se L e fechado para prefixos. Caso contrario, diz-se que tem 
requisitos transaccionais. Em qualquer caso, seja <alf -,{E),R(L)> o resultado 
de reconverter o processo <E,L>, onde alf-,{E) ={I e 1: e E E+} e o alfabeto 
das transac96es sabre E e R(L) obtem-se reconvertendo os tra9os de even­
tos de E do processo <E,L> em tra9os de transac96es em alf -,{E). 0 pro­
cesso reconvertido envolve uma mudan9a de granularidade: cada evento pode 
ser observado como uma ac9ao complexa. Reconhecemos que todo o con­
junto L de tra9os quiescentes sabre E, contendo a sequencia vazia £, pode 
ser reconvertido pela aplicaQao de reconversao R: P(E*)-j1{alf-,{E)*], recursi­
vamente definida por: 

R(L) = {£} u U ee trM(L) {I e I s: SE R[(r: erE L)]}, 

onde trM(L) = {eE L: e -:1- £ 1\ \ffE pref(e) (fE L => (f = £ V f= e)} e o menu 
transacional de L. 0 processo que resulta da reconversao de um dado pro­
cesso exibe a seguinte propriedade: o conjunto dos seus tra9os esta fechado 
para prefixos, independentemente da actividade do processo original. 

Uma transacQao (v. Bernstein et a/, 1987; Cellary et at, 1988; Gifford e 
Donahue, 1985; Gray, 1980} e tratada como a execuQao de um programa que 
contem opera96es sabre uma base de dados com indicadores especiais de 
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infcio e fim de transac9ao. Uma transac9ao pede terminar normal ou anormal­
mente. No primeiro case dizemos que foi bem sucedida ou cometida. 
No segundo case dizemos que abortou. Ate uma transac9ao ser cometida pede 
abortar. Mais: uma transac9ao tem as seguintes propriedades (v. Cellary et 

at, 1988 para mais detalhes): a) Consistencia, o que significa que cada tran­
sacyao conduz um processo de um estado consistente para outre estado tam­
bern consistente, embora o processo possa nao estar em estados consisten­
tes no decurso da execu9ao da transac9ao; b) Atomicidade, o que significa 
que ou todas ou nenhuma das ac96es que constituem a transac9ao devem 
ser executadas. Por outras palavras, se uma transac9ao abortar, entao tem 
de ser repostas todas as condi96es verificadas no infcio da sua execu9ao, 
atraves de algum mecanisme de roll-back; c) Durabilidade, o que significa que, 
quando uma transac9ao e cometida, as altera96es induzidas por ela sao 
irreversfveis mesmo no case de o sistema ir abaixo. Porem, nao obrigamos 
as transac96es a serem independentes umas das outras, isto e, elas podem 
comunicar. No nosso modele as transac96es podem ser agregadas de modo 
a sincronizarem em eventos apropriados [uma ideia similar e explorada em 
Gorrieri e Montanari (1991 ): «sincroniza9ao de transac96es e uma transac9ao»]. 

No nosso modele denotacional apenas podemos capturar estados consis­
tentes. Assim, um sistema formal que explique o comportamento transaccional 
tem de ser suficientemente robusto para reduzir as transac96es abortadas em 
estados inconsistentes ao estado consistente imediatamente anterior: este e o 
mecanisme de roll-back. Para clarificar as ideias, consideremos um fregues 
da maquina de vendas que, ap6s a inser9ao da moeda, pretende um cafe e 
um bolo: 

FREGUES = flX. I moeda cafe bolo I . x 

Se realizarmos a composi9ao paralela de MAOUINA-NOVA e FREGUES, 
como a maquina nao pede dispensar ambos bolo e cafe, o processo compos­
to alcan9a um estado inconsistente e tem de retornar ao estado anterior a 
inser9ao da moeda (por exemplo, devolvendo a moeda), que e o ultimo esta­
do consistente, isto e: 

flX. lmoeda cafe bolol . x II f.!X. lmoeda cafel . x + lmoeda bolol . x = stop 

mesmo sabendo que as componentes nao atingem um estado de impasse 
imediatamente ap6s a ocorrencia de moeda. E deste modo que modelamos 
consistencia e atomicidade. 

A apresenta9ao do modele - primeiro de processes com actividade e, 
depois, reconhecendo nestes processes as transac96es- segue o esquema 
supracitado. Na sec9ao 2 introduziremos a semantica denotacional dos pro­
cesses com requisites de actividade bem como um sistema formal correcto e 
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adequado para provar asserc;6es acerca da actividade. Especial relevancia sera 
dada a composic;ao paralela, de modo a explicar a actividade das comunida­
des a partir da actividade dos seus componentes. 

Na secc;ao 3 introduziremos as transacc;6es e requisitos transaccionais. 
Consideraremos apenas transacc;6es lineares que, relativamente ao modelo 
classico de transacc;6es (Gray, 1980; Kanellakis, 1980), correspondem a uma 
relac;ao linear de precedencia. Como a actividade pode ser usada para repre­
sentar transacc;6es, esperamos poder derivar propriedades de processos com 
transacc;6es observando estes como processos com requisitos de actividade. 
0 sistema formal para raciocinar sabre processos e tambem correcto e ade­
quado para o calculo de sistemas comunicantes com transacc;6es. Na secc;ao 
4 introduziremos um domfnio mais folgado para dar semantica a processos 
com requisitos de actividade infinitarios tal como o rel6gio atras introduzido. 

2 - Progresso e actividade - modelo QS 

Esta secc;ao e dedicada aos processos OS, apresentando a linguagem, o 
domfnio denotacional e o sistema de inferencia inequacional. Apesar de usar­
mos tecnicas de prova desenvolvidas em Hennessy (1988), adoptamos mais 
uma vez os conceitos de CSP em Hoare (1985) e Olderog (1991 ). Claro que 
o sistema formal e a semantica denotacional constituem contribuic;ao original. 

No que se segue E denota um conjunto infinito, fixado a partida. 
Definic;ao 2.1 -A assinatura dos processos deterministas com actividade 

e Los= Los0ULos1U Los2 com Los0 =(stopu, abortu: UEPAE)}, Los1 ={e.: 
eE E}u{!e.: eE E} e Loi = {+, II}. 

Gada Lod, com j =0 .. 2, e o con junto dos sfmbolos de operac;ao de arida­
de j. Como e usual, escrevemos e.p e !e.p. ao inves de e.(p) e !e.(p), respec­
tivamente. Alem do mais, assumimos que a prefixac;ao tern prioridade sabre a 

escolha. Seja Lost= Los\ {II}. 
Fixa-se a partida uma famflia de conjuntos infinitos totalmente ordenados 

contaveis: (Xu)u EPt (E)(*). Os elementos de cada Xu dizem-se variaveis (de 
processo) de alfabeto U. Assumimos que estes conjuntos sao disjuntos dais a 
dais e disjuntos de E. xu, Yu e zu designam variaveis genericas em Xu x, y 
e z designam variaveis genericas em X= uu E P~E) Xu 

Definic;ao 2.2. - 0 conjunto dos termos recursivos sabre X relativos a as­
sinatura Los• que se denota por Rec0 s(X), e o menor conjunto que satisfaz a) 
se XE Xentao XE Rec0s(X); b) se fE Lole t1, ... , tksao termos de Rec0 s(X), 
entao f(t1, .•. ,tk) E Rec0 s(X), e c) se XE X e tE Rec0s(X) entao J-LX.tE Rec0 s(X). 

(*) P(X) denota o conjunto das partes de X e P fX) denota o conjunto das partes finitas de X. 
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Seja Rec0 st(X) o conjunto dos termos recursivos sabre Last· 0 conjun­
to dos termos finitos sabre X relativos a assinatura Los e o menor conjunto 
que satisfaz as alfneas a) e b) da defini9ao precedente. 

A cada termo p em Rec0 s(X) associamos o alfabeto alf(p) definido por 
indu9ao: a) alf(stopu) = alf(abortu) = alf(xu) = U, b) alf(e.p) = alf(!e.p.) = {e}ualf(p); 
c) alf(p + q) = alf(p II q) = (alf(p)ualf(q), e d) alf(J.!X.p) = alf(x)ualf(p). 

Defini9ao 2.3- A cada termo p em Rec0 s(X) associamos o conjunto dos 
seus subtermos definido indutivamente do modo seguinte: a) p e um subtermo 
de p; b) se p e e.q ou !e.q, entao todo o subtermo de q e um subtermo de p; 
c) se p e p1+p2 ou p111p2 , entao todo o subtermo de p1 e todo o subtermo de 
p2 e subtermo de p, e c) se p e 11x.p, entao todo o subtermo de q e um 
subtermo de p. 0 conjunto dos subtermos de p denota-se por sub(p). 

Defini9ao 2.4 - Seja p em Rec0 s(X) um termo recursivo. 0 conjunto das 
variaveis livres de p, que se denota por fi(p) e definido como segue: a) fi(x) = 

= {x}; b) fi(stopu) = fi(abortu) = 0; c) fi(e.p) = fi(!e.p) = fi(p); d) fi(p+q) = fi(pllq) 
= fi(p)ufi( q), e e) fi(11x.p) = fi(p) \ {x}. 

Dizemos ainda que uma variavel x ocorre livre em pE Rec0 s(X) se XEfi(p); 
caso contrario, diz-se que x e uma variavel muda. Um termo p em Rec0 s(X) 
diz-se fechado se fi(p) = 0. 

No seguimento, por cRec0 s(X) denotamos o subconjunto dos termos fe­
chados de Rec0 s(X), por tRec0 s(X) denotamos o subconjunto dos termos 
finitos de Rec0 s(X) e por ctRec0 s(X) denotamos o subconjunto dos termos 
finitos fechados de Rec0 s(X). Para denotar termos em Rec0 s(X) ou cRec0 s(X) 
usamos os identificadores p, q, r, ... e para denotar termos em tRec0 s(X) ou 
ctRec0 s(X) usamos os identificadores rc, x. 8, ... 

De entre os termos de Rec0 s(X) h8. termos notaveis para a teoria que 
vamos desenvolver: sao os termos guardados, definidos de acordo com a: 

Defini9ao 2.5- Um termo p de Rec0 s(X) diz-se guardado se em todo o 
subtermo recursivo 11x.q de p toda a ocorrencia livre de x em q, ocorre num 
subtermo da forma e.r ou !e.r de q. Um termo p de Rec0 s(X) diz-se passiva­
mente guardado se em todo o subtermo recursivo 11x.q de p toda a ocorren­
cia livre de x em q, ocorre um subtermo da forma a.r de q. 

Defini9ao 2.6- Um termo de processo e um termo p em Rec0 s(X) que 
satisfaz as seguintes dependencias de contexto: a) p e passivamente guarda­
do; b) todo o subtermo e.q ou !e.q de p satisfaz BE alf(q); c) todo o subtermo 
q + r de p satisfaz alf(q) = alf(t), e d) todo o subtermo 11x.q de p satisfaz alf(x) 
= alf(q). 

0 conjunto dos termos de processo sabre X denota-se por Proc(X). Por 
cProc(X) denota-se o subconjunto dos termos fechados de Proc(X), por fProc(X) 
denotamos o subconjunto dos termos finitos de Proc(X) e por cfProc (X) de­
notamos o subconjunto dos termos finitos fechados de Proc(X). Seja Proct(X) 
o subconjunto de Proc(X) de termos de processo tambem em Rec0 s t(X) (sem­
pre que necessaria usaremos tambem a nota9ao prefixa c e ~-
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Note-se, relativamente a definic;:ao precedente, que 0 termo IJ.X.X nao e 
guardado e, consequentemente, nao e um termo de processo. 0 termo IJ.X. 
!tic. X nao e passivamente guardado e tambem nao e, par iSSO, um termo de 
processo. Mas o termo IJ.X. moeda. !choc. x e passivamente guardado porque 
a variavel x ocorre no subtermo moeda. (!choc. x) do termo recursive IJ.X. 
moeda. !choc. x. 

Definic;:ao 2.7- Uma semantica denotacional para termos sabre uma assi­
natura I e uma aplicac;:ao 0[-]; ReeL()()-* (ENV 0 ---* 101) tal que: 1) o domfnio 
semantico 0 encontra-se munida de uma ordem parcial :::;; e, para cada A c E, 
existe um subdomfnio 0 A c 0 que e uma ordem parcial completa relativamen­
te a restric;:ao de :::;; a esse subdomfnio; 2) o conjunto de ambientes ENV 0 
consiste num conjunto de atribuic;:6es p:X---* 101 que respeita alfabetos, isto e, 
se alf(x) = A, en tao p(x) E 0 A; 3) para todo o sfmbolo fE III de aridade n, 
existe uma operac;:ao (func;:ao) semantica correspondente f0 : lOin-* 101 que e 
continua relativamente a:::;;; 4) a definic;:ao de 0[-] procede agora indutivamente: 
a) O[x]p = p(x); b) O[f(Q] p = t0 (D[fjp), e c) O[IJ.X.p]p = f<I>p,p onde yt>p,p de­
nota o mais pequeno ponto fixo da aplicac;:ao t:Pp,p: Oa1ix) ---* Oa1t(x) definida 
par A.~.O[p]p[~/x]), onde p[~/x]) denota um ambiente p modificado em x, varia­
vel a qual atribui o valor de ~-

Relativamente a um modelo 0, dais termos de processo p e q dizem-se 
iguais se denotam o mesmo processo: O[p]p = AD[q]p, para todo o ambiente 
p. Mais, p diz-se mais espontaneo que q, relativamente a 0, se O[p]p:::;; 0 0[q]p, 
para todo o ambiente p. lsto e, :::;;0 ordena parcialmente os processes 0 de 
acordo com a sua actividade. Se, para todo o ambiente p se tem O[p]p ::;0 0[q]p, 
entao escrevemos 1=0 p:::;; q. 

Definic;:ao/Proposic;:ao 2.8 -A algebra -Los• QS = <I QSI' ::;OS• Los> tem 
os seus elementos definidos como segue: 

IQSI = {<E,L>:EEP,(E) e LE'l{E*)} 

<E,L> ::;;0 s <E'L'> se E = E' e L'~ L' 

u u 
Los= {stop08,abort0 s: UEP,(E)}u{e.0 s, !e.QS: eE E}u{+0 s,ll 0 s} 

u 
---* IQSI 

u 
<V,0> abortqr abort9J 

stop0 s ---* IQSI stop0 s = <V,{E}> 

e.as IQSI---* IQSI e.as(<U,L>) = <{e}uU,{E}u{es}:sE L 

!e. as IQSI---* IQSI !e.as(<U,L>) <{e}uU,{es:sE L}> 

+as IQSI IQSI ---* lOS +os(<U,L>, <V'L'>)= <LfiJU',LuL'> 

lias IQSI IQSI ---* lOS llas(<U,L>, <V'L'>) = <LfiJU',LIIL'> 

Par L II L' denotamos, e clara, a linguagem {sE (UuU')*: s.tVEL e 
s.tU'E L'}. Dado um processo P= <E,L>, referimo-nos a E par alf(P)- o alta­
beta de P- e L par -r:(P)- os trac;:os quiescentes de P. 
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A ordem parcial de actividade estrita introduz-se do seguinte modo: 

<E,L> :::::1 <E',L'> se E= E', pc(L) = pc(L') e ~ L' 

isto e, <E,L> :::::1 <E',L'> se <E,L> :::::08 <E',L'>, e pc(L) = pc(L'). Adiante mos­
traremos como se pode raciocinar em termos de :::::1 embebida em :::::05. Mas 
adiantemos ja que a ordem parcial :::::05 e ja um resultado de sobrepor a or­
dem parcial indutora do reticulado a ordem parcial de actividade estrita. 

A prova de que o domfnio semantico e um domfnio de Scott nao oferece 
novidade: <IOSI,:::::05,L:05> e um domfnio-L:05, sendo <IOSiu,:S:os> uma ordem 
parcial algebrica para cada U .<::: E nao vazio. Tambem nao e diffcil a prova 
da seguinte proposic;ao: 

Proposic;ao 2. - 0 domfnio OS e finitario, isto e, todo o termo (sintactica­
mente) finito e interpretado por um elemento finito de OS e todo o elemento 
finito de OS e denotavel por um termo (sintacticamente) finito. 

Prova: E imediato reconhecer que todo o termo (sintacticamente) finito em 
Rec05(X) denota um elemento finito de OS. Reciprocamente, tomemos um 
elemento finito arbitrario de OS e encontremos um termo (sintacticamente) finito 
que o denote. Seja <E,L>E IOSI com L finito. lsto e L = {s1}u ... u{sk} com leO. 

Se k = 0 podemos tamar o termo fin ito de processo abortu Caso contrario, 
assumindo que para cada si temos um termo de processo pi de alfabeto E tal 
que OS[pt] = <E,{sJ>, podemos concluir a prova exibindo o termo de processo 
p1+ ... +pk que denota <E,L>. Assim, s6 temos de mostrar que, para todo o 
SEE", existe um termo de processo p de alfabeto E tal que OS[p] = <E,{s}>. 

Seja v: E" ~ Rec05(X) uma aplicac;ao indutivamente definida como segue: a) 
v(c) = stopU, e b) v(as) = !a. v(s). E trivial reconhecer por induc;ao no compri­
mento de s que OS [v(s)] = <E,{s}>. 

Passamos agora a examinar a caracterizac;ao sintactica de OS atraves 
de um sistema formal correcto e adequado. A ideia consiste em identificar um 
conjunto OS de axiomas pr6prios tal que 1- as p ::::: q se I= as p ::::: q, quais­
quer que sejam os termos de processo fechados p e q. 0 resultado das nos­
sas investigac;6es encontra-se condensado no quadro 1, onde assumimos que 
a* b sempre que num axioma-esquema surgem a e b. 

Seja ost o subsistema de OS que nao contem as equac;oes relativas a 
composic;ao paralela. Os sistemas OS e PS distinguem-se essencialmente em 
virtude de o axioma a. Xu+ stopLA.J{a} =a. xu ter sido substitufdo pelo axioma 
relative a actividade. 

E facil mas moroso verificar que o sistema QS e redutivo em relac;ao a 
ost, isto e, para todo 0 termo de processo PE cfProc(X) existe um termo de 
processo XE cfProct(X) tal que 1- asp= X· Para todo o termo PE cProc(X), 
podemos encontrar uma forma pseudonormal o/(P) tal que 1- OS p = o/(p): este 
resultado segue do axioma de recursividade e da garantia de que os termos 
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de processo sao guardados. Assim, as equac;oes relativas a composic;ao para­
lela podem ser manipuladas de modo a transformar todo o termo em cProc(X) 
numa forma pseudonormal: um termo de processo que tem um sfmbolo de 
prefixac;ao au a escolha como operac;ao mais externa na arvore sintactica abs­
tracta. 

A distributividade da prefixac;ao activa em relac;ao a escolha pode ser 
derivada dos axiomas, o mesmo se passando com o teorema da termina9ao 
de roll-back: 

Proposic;ao 2.1 0 - 1- as a. abortu = stopuu{a}· 

QUADRO I 

Axiomatiza~iio OS 

Estrutura 

xu+ xu xu QS1 

xu+ Yu Yu +xu QS2 
xu+ (Yu + zu) (xu+ Yu) + 2 u OSa 

xu+ abortu xu QS4 

!a.(xu + Yu) !a.xu + !a.yu QSs 

Reticu/ado 

abortu :::; xu OSs 

Roll-back 

!a.abortu abortUv[aJ Q~ 

Actividade 

!a.xu + stopUv[aJ a.xu QS8 

Paralelismo 

(Yv + zv) II xu Yv II xu + zv II xu QS9 
xu II Yu Yu II xv QS1o 

xu II abortv abortUvv QS11 

!a.xu II stopv 1 [a] !a.(xu II stopv 1 [a]) OS12 
!a.xu II stopvv[aJ abortUvVv[aJ 0513 

!a.xu I {a) II !b. Yv I{ a} !a.(xu 1 {b) II !b.yv 1 {a)) 
+ !b. (!a.xu 1 {bJ II Yv 1 {a)) OS14 

!a.xLA.J[bJ II !b.Yvu[a} abortUvVu[a,b) OS1s 
!a.xuu[b) II !b.yv 1 {a} !a.(xuu[b) II !b.yv I {a]) QS1s 

!a.xu II !a.yv !a.(xu II Yv) QS11 

302 



Prova: Empregando o axioma de actividade, podemos reescrever o termo 
de processo a. abortu na forma !a. abortu + stop /..A...J{a}· Por roll-back origina o 
termo abort/..A...J{a} + stop/..A...J(a}· Por QS4, vem que 1- as a. abortu = stop/..A...J{a}· 

E tambem o teorema de actividade: 

Proposic;ao 2.11 - 1- as !a. xu~ a. xu 0818 
Prova: Empregando axiomas estruturais, obtemos 1- as abort/..A...J{a} ~a. xu 

E entao facil de estabelecer que 1- as abortuu{a} + !a.xu ~ a. xu+ !a. xu Oeste 
teorema segue-se o teorema enunciado da proposic;ao, empregando o axioma 
de actividade e axiomas estruturais. 

Como exemplo apresentamos a expansao completa do termo de proces­
so a. !b. !c. stopE II a. e. f. stopp com E = {a, b, c} e F = {a, e, 1}. Temos que 
o resultado da expansao e: 

a. !b. !c. e. f. stop fu F + e, t nao activados 
a. !b. !e. !c. f. stopfu F + activac;ao de e; t nao activado 
a. !b. !e. ft. !c. stopEu F + activac;ao de e, f 
a. !e. ft. !b. !c. stopfu F + activac;ao de e, t 
a. !e. !b. !c. f. stop fu F + activac;ao de e; t nao activado 
a. !e. !b. !f. !c. stopfu F activac;ao de e, t 

Note-se que alguns eventos da segunda componente a. e. f. stop F tem 
de ser activados em determinados subtermos da expansao, como acontece 
com e ou f em a. !e. !f. !b. !c. stopEuF" lsto significa que na composi9fi0 pa­

ralela nfio podemos intercalar urn evento nfio espontaneo de uma componen­
te entre dais eventos espontaneos de outra componente sem primeiro o acti­

var. 

A correcc;ao de QS verifica-se sem muito trabalho: 
Proposic;ao 2.12- Para quaisquer termos de processo p, qE Proc(X}, se 

1- asp~ q, entao I= asP~ q. 
Prova: A prova decorre em tres etapas: a) os axiomas especfficos de QS 

sao correctos; b) o sistema de inferencia de QS e correcto, e c) toda a deri­
vac;ao inequacional de QS, empregando as regras do sistema formal, e cor­
recta. As provas de a) e de c) podem adaptar-se (Hennessy, 1 988) e a 
correcc;ao dos axiomas especfficos e rotineira. Comentamos apenas a 
distributividade da composic;ao paralela em relac;ao a escolha. Este axioma 
traduz-se na distributividade da intercalac;ao de linguagens relativamente a 
uniao. Porem, este facto e verdadeiro apenas no caso de se tratar de uniao 
de linguagens relativas ao mesmo alfabeto, tal como acontece no caso car­
rente (v. Van Snepscheut 1 985). 

0 sistema formal e tambem adequado relativamente a OS, para termos 
de processo em cProc(X}. Usamos de novo formas normais de modo a pro­
var: a) todo o termo de processo em cfProct(X} admite uma forma normal 
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equivalente, isto e, para todo o termo de processo pE cfProct(X) existe uma 
forma normal n(p) tal que 1- 08t p = n(p), e b) quaisquer que sejam as formas 
normais n e m, se I= 08 n::;; m entao 1- 08t n::;; m. Usando estes resultados 
segue-se que, quaisquer que sejam os termos de processo p, qE cfProc(X), 
se I= 08 p ::;; q entao 1- 08 p::;; q. 

A associatividade da escolha e da composi<;:ao paralela permite omitir 
parenteses nos termos de processo sem introduzir ambiguidade, tal como temos 
feito ate aqui. A comutatividade e a idempotencia permitem tambem introduzir 
metatermos de grande conveniencia notacional. Se 3 = {p1, ... , pk} e urn con­
junto finito de termos de alfabeto U, entao denotamos o termo p1 + ... + pk 

pelo metatermo + ~es p. Se 3 e vazio + -fd:. 3 p denota simplesmente o 
termo abortu 

Defini<;:ao 2.13- 0 conjunto dos termos normais de alfabeto U define-se 
indutivamente como segue: a) stop u e um termo normal de alfabeto U, e b) 
se E e um subconjunto de U e nu(e) e um termo normal de alfabeto U, para 
todo o eE E, entao + £It E e.nu(e) e + ~ E !e.nu(e) sao termos normais de 
alfabeto U. 

Seja NProcu{X) o conjunto dos termos normais de alfabeto U e NProc(X) 
= uu NProcu(XJ. 0 teorema dos termos normais seguinte prova-se por indu<;:ao 
na estrutura dos termos: 

Proposi<;:ao 2.14- Para todo o termo de processo p em cfProc t (X) tem­
·se 1- 08 p = abortalf(p) ou existe um termo normal n(p) tal que 1- 08t p = n(p). 

0 principal resultado relativo a adequa<;:ao segue: 
Proposi<;:ao 2.15 - Quaisquer que sejam os termos de processo em 

cProc(X), se I= 08 p::;; q entao 1- 08 p::;; q. 
Prova: Como QS e redutivo em rela<;:ao a ost, resulta que temos apenas 

que provar 0 teorema para termos de processo finitos, isto e, quaisquer que 
sejam os termos de processo p, q em cfProct(X), se I= 08 p::;; q entaa 
1- 08 t p ::;; q. Suponhamos pois que I= 08 p::;; q. Se 1- 08 p = abortalf(p) ou 
1- 08 q = abortalt(q) o teorema e imediato a partir do axioma de reticulado, ou 
por reflexividade. Caso contrario, nem p nem q sao redutfveis a abort, e 
1- 08t p = n(p) e 1- 08t q = n(q). Como OS satisfaz todos os axiomas de ost, 
podemos escrever I= 08 p = n(p) e I= 08 q = n(q) e, portanto, I= 08 n(p)::;; n(q). 
Provamos agora que I= os n(p)::;; n(q) implica 1- QSt n(p)::;; n(q) donde segue 
imediatamente que 1- 08t p::;; q. 

Se n(p) ou n( q) e stop U• com U = alf(p) = alf( q), o tearema segue par 
reflexividade au por indu<;:ao na estrutura de um termo normal. Podemos 
assumir que n(p) e n(q) sao, respectivamente, 1) +!_A e.ku(e) e + !_ 8 e.nu(e); 
2) + :/e A !e.ku(e) e + e~ 8 !e.nu{e); ou 3) + e~ A !e.ku(e) e + e~ 8 e.nJe). Em 
todos estes casas temos que A~ B e I= 08 ku(e)::;; nu(e) para todo o eEA. 
Aplicando a hip6tese de indu<;:ao, obtemos 1- 08t ku(e)::;; nu(e). Tomando em 
considera<;:ao ap(iflas a caso 2) - nos outros casas a prova e similiar -, obte-
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mos 1- 08t + ~A !e.ku(e)::;; + ~A !e.nu(e). Adicionando abortu a ambos os 
termos e aplicando a instancia 1- 08t abortu :5: + ~ B\A !e.nu(e) do axioma de 
reticulado, derivamos o resultado pretendido 1- 08t n(p) :5: n(q). 

A adequac;ao relativamente a ordem parcial estrita de actividade e uma 
propriedade mais interessante da 16gica. Seja rQS o sistema que se obtem 
de OS retirando o axioma de reticulado e incluindo o teorema OS18. Enun­
ciamos sem demonstrar. 

Proposic;ao 2.16- Quaisquer que sejam os termos de processo p, 

qE cProc(X), se I= 08 p :5: !q entao 1- ras p :5: q. 
Podemos acelerar a prova de muitos teoremas juntando aos axiomas al­

guns teoremas triviais mas de grande aplicabilidade na expansao do 
combinador II. Exemplos de axiomas-esquema interessantes sao: 

Proposic;ao 2.17 -I- 08 !a. xu II b. Yv = !a. (xu II b. Yv) + !b. (!a. xu II 
Yv), se af'E V e biiE U. 

Prova: Trivial. V. prova da proposic;ao seguinte. 
Proposic;ao 2.18- Se aE V e bE U entao 1- 08 !a. xu II b. Yv = abortLA.Jv· 
Prova: Empregando o axioma de actividade, podemos reescrever o termo 

de processo !a. xu II b. Yv na forma !a. xu II (!b. Yv + stopVu(bJ). Aplicando 
distributividade, obtemos o termo !a. xu II !b. Yv + !a. xu II stoPvu(bJ; os axio­
mas de paralelismo podem agora ser usados de modo a se obter o teorema 

1- 08 !a. xu II b. Yv = abortl.A.Jv + abortLA.Jv = abortl.A..Jv· 
A equac;ao da ultima proposic;ao mostra que, se uma componente de uma 

comunidade atinge um estado final inconsistente, entao o processo global 
aborta e retorna ao ultimo estado consistente global. Na secc;ao em que va­
mos agora entrar veremos o papel deste mecanisme de roll-back no calculo. 

3.3 - Transacc;:oes e requisites transaccionais - modele TP 

Debrucemo-nos agora sobre os processes com transacc;6es (sequencias 
de eventos cuja execuc;ao uma vez iniciada deve ser conduzida ate ao tim) 
como aplicac;ao da teoria previa. Como na secc;ao anterior, E denota um alta­
beta fixo. 

Definic;ao 3.1 -A assinatura dos processos deterministas com requisitos 

transaccionais e 2qp = 2qp0ul..Tp1ul..T/ com l..TPo = {stopu: VE P/E)}, 2..Tp1 

= {lel.:eE E +} e I.Tl = {+, II}. 
Observe-se que estamos a usar identificadores do alfabeto Iatino, para 

denotar sequencias finitas nao vazias de elementos de E. 0 conjunto dos 
termos recursivos sobre l..TP com variaveis em X denota-se por RecTp(X). 

0 alfabeto de um termo pERecTp(X) define-se indutivamente: a) alf(stopu) 
= alf(xu) = U; b) alf(lel.p) = alf(e)ualf(p); c) alf(p + q) = alf(p)ualf(q), e d) 

alf(f.lX.p) = alf(x) Ualf(p). 
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Os subtermos definem-se mutatis mutandis como na secc;.:ao anterior rela­

tiva a assinatura 1:05: 

Definic;.:ao 3.2- A cada termo p em Recrp(X) associamos o conjunto dos 

seus subtermos definido indutivamente do modo seguinte: a) p e um subtermo 

de p; b) se p e lel.q, entao todo o subtermo de q e um subtermo de p; c) se 

p e p1+p2 ou p111p2, entao todo o subtermo de p1 e todo o subtermo de p2 e 
subtermo de p, e c) se p e 11x.p, entao todo o subtermo de q e um subtermo 

de p. 0 conjunto dos subtermos de p denota-se por sub(p). 

Definic;.:ao 3.3- Um termo p de Recrp(X) diz-se guardado se em todo o 

subtermo recursive 11x.q de p toda a ocorrencia livre de x em q ocorre num 

subtermo da forma lel.r de q. 
Definic;.:ao 3.4- Um termo de processo e um termo p em Recrp(X) que 

satisfaz as seguintes dependencias de contexto: a) p e guardado; b) todo o 

subtermo lel.q de p satisfaz alf(e) ~ alf(q); c) todo o subtermo q+r de p satis­

faz alf(q) = alf(t), e d) todo o subtermo 11x.q de p satisfaz alf(x) = alf(q). 

Seja TProc(X) o conjunto de todos os termos de processo, fTProc(X) o 

conjunto dos termos de processo (sintacticamente) finitos e cTProc(X) o con­

junto de todos os termos de processo fechados. 

Definic;,:ao/Proposic;,:ao 3.5- A algebra-l:rp TP= <ITPI, ~rp.l:TP> tem os 

seus elementos definidos como segue: 

ITPI = {<E,L>:EEP/..E) e LEP(E*}} 

<E,L> ~TP<E',L'> se E = E' e L ::::: L' 
u Lrp = {stoprp: UE P/..E)}u{lel. TP: eE E}u{+rp· llrp} 

u 
stoprp -)- IQSI stop05 = <U, {£}> 

lei.TP ITPI-)-ITPI 

+rp I TPII TPI-)- I TPI 

II TP : I TPI I TPI -)- I TPI 

lel.p5 (U,L>) = <alf(e)uU, {e}u{es:sEL}> 

+rp(<U,L>, <U', L'>) = <lNU',LuL'> 

llrp(<U,L>, <U', L'>) = <lNU',LIIL'> 

0 sistema dos axiomas pr6prios TP apresenta-se no quadro II (o signifi­

cado dos sfmbolos R e T sera explicado adiante). 

0 teorema fundamental que pode ser derivado no sistema formal diz res­

peito a requisites transaccionais: 1-rP lefl.xu~lel.lfl.xu Este teorema encerra, 

nada mais nada menos, que o seguinte conteudo: o processo denotado pelo 

termo lefl.xu tem mais requisites transaccionais que o processo denotado pelo 

termo lel.lfl.xu 

Proposic;.:ao 3.6- 1-rP lefl.xu ~lei. I fl. xu TPT 
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Prova: 

1-rplefl.xu 

= lell.xu + stopUvalf(e)ualf(f) 
::;; lell.xu+ lei. Ill. xu 
= leii.Xu+ lei. (Ill. xu+ stopUvalf(f) 
= lell.xu+ lei. lfl. xu+ lei. stopUvalf(f) 
= lefi.xu+ lei. stopUvalf(f)) +lei. ltl. xu 
=lei. I fl. xu+ lei. I fl. xu 
=lei. lfl. xu 

QUADRO II 

Axiomatiza~ao TP 

Estrutura 

xu+ xu = xu 

xu + Yu = Yu + xu 

xu + (yu + zu) = (xu + Yu) + zu 

xu+ stopu = xu 

I e I . (xu + Yu) = I e I . xu + I e I . Yu 

Reticu/ado 

Transacr;oes 

I ef I . xu+ I e I . stopl.A.Jalf(l) = I e I . I f I . xu 

Paralelismo 

xu II Yv = R (Txu) II (Tyv) c TP9 

A ordem parcial estrita relativa aos requisitos transaccionais introduz-se 
de modo analogo a ordem parcial estrita relativa aos requisitos de actividade: 

<E,L> ::;;r<E', L'> se E=E', pc(L) = pc(L') e L L' 

isto e, <E,L> ::;;r<E',L'> se <E,L> ::;;rp<E',L'> e pc(L) = pc(L'). Os requisitos 
transaccionais podem tambem ser investigados ignorando o axioma de 
reticulado e incluindo no sistema formal o teorema TP7. Mais uma vez, a or­
dem parcial ::;;TP resulta da sobreposi<;ao da ordem parcial estrita relativa aos 
requisitos transaccionais a ordem parcial comum relativa ao reticulado. 
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0 resto desta secgao sera dedicado a implementagao de termos de pro­
cesso com requisitos transaccionais sobre uma extensao conservativa da teo­
ria dos processos com requisites de actividade. 

FIGURA 3.1 

lmplementa.;:ao de TProc(X) sobre Proc(X) 

TP--- interpre-~ QS• 

Ia'"' I 
extensao 

conservativa 

A 
OS 

Seja <Los,OS> a apresentagao da teoria inequacional de processos com 
requisitos de actividade, dada na secgao 2, e <LrP• TP> a apresentagao da 
teoria acima de processos deterministas com requisites transaccionais. Enten­
dendo a assinatura Los com as operagoes de prefixagao transaccional e jun­
tando a QS as equag6es de tradugao dadas no quadro Ill, providenciamos 
uma extensao conservativa de <Los,OS> que denotaremos por <Los+,Os+>. 
Por conservativa queremos significar que nao podemos derivar mais teoremas 
acerca da actividade (relativos a termos sobre Los) que nao fossem ja 
demonstraveis em as. 

QUADRO Ill 

Tradufi:ao 

lei. !a.xu = leal. xu 
a.xu= lal. xu 

As equag6es de tradugao do quadro Ill permitem interpretar termos de 
processo com requisitos transaccionais atraves de termos de processo com 
requisitos de actividade (v. figura 3.1 ). 

Por outro !ado, <Lrp• TP> e equivalente a uma subapresentagao de 
<L0 s-,0s+> (isto e, Lrp ~Los+ e dc[(TP) ~ dc(Qs+)*] onde as prefixag6es 
activa e passiva sao sfmbolos de operagao ocultos no sistema formal TP. 

(*) Por dc(X) denotamos o conjunto de todos os teoremas que podem demonstrar-se no 
sistema X. 
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Podemos igualmente estender o domfnio as para um domfnio as+ tal 
que as+ e gerado par Los+,aSt e correcto e adequado relativamente a as+ 
para termos de processo sabre Los+, e tal que TP e uma sua restri<;:ao. 

No que se segue (v. quadro IV) Proc+(X) e o conjunto de todos as ter­
mos de processo sabre Los+· 

Defini<;:ao 3.7- Seja j..L:E*xTProc(X}-> Proc+(X) uma aplica<;:ao que para 
cada par <S,P> em E*xTProc(X} retorna um termo misto em Proc+(X), defini­
do indutivamente como se segue: a) para todo o peTProc(X}, j..L(e,p) = p, e 
b) para todo o BEE, para to do o PE TProc(X} e para todo o SEE*, 
j..L(Bs,p) .= !B.j..L(s,p). 

Defini<;:ao 3.8- Seja cr:E*xTProc(X}-> Proc+(X) uma aplica<;:ao que para 
cada par <S,P> em E*xTProc(X} retorna um termo misto em Proc+(X), defini­
do indutivamente como se segue: a) para todo o pE TProc(X}, cr(e,p) = p, e 
b) para todo o BEE, para todo o pE TProc(X} e para todo o SEE*, 
cr(Bs,p) = B.j.l.(s,p). 

A tradu<;:ao pode ser efectuada indutivamente recorrendo as regras do 
quadro IV: 

QUADRO IV 

Tradugao 

stopu T stopu 7 xu 7 xu 
lel.p 7 cr(e, T(p)) 

p+q 7 T(p) + T(q) 
JlX.p ~ JJ.X.T(p) 

0 calculo de processes deterministas concorrentes com transac<;:6es pode 
ser logrado atraves de um procedimento sistematico em tres etapas: a) uma 
tradu<;:ao de <LrP• TP > para <Los• aS> (em <Los+aS+>); b) redu<;:ao 
equacional do sfmbolo de composi<;:ao empregando o sistema as+, e c) uma 
retradu<;:ao (simb61ica au meta) para <Lrp. TP>. A retradu<;:ao simb61ica e in­
tuitivamente definida apenas para as termos relevantes e apresentada no 
quadro V. A ultima regra e dependente do contexte (relembre que temos es­
tado a usar sfmbolos do alfabeto Iatino para denotar transac<;:6es). 

QUADRO V 

Retradugao 

stopu ~ stopu 

xu ~ xu 
a.p ~ lai.R(p)) 

p+q ~ R(p) + R(q) 
JlX.p ~ JlX.R(p) 

lei.R(!a. p) ~ leai.R(p) 
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Vamos agora exemplificar o calculo: o termo de processo obtido por con­

corr€mcia dos termos label. stop{a,b,c} e lal. lei. 1~. stop{a,e,f} tern requisites 
transaccionais aebc e aebfc inter alia. Omitindo os subtermos stop, a expan­

sao completa e: 

l-0 s+ label II lal. lei. lfi 
=label. lei. 1~. + labecl. lfi + labefcl + laebfcl + laebcl. 1~. + laebfcl 

Outro exemplo, agora de roll-back. numa situac;:ao de impasse ap6s 
envolvimento num primeiro evento comum: 

l-0 s+ labl. stop{a,b,d) II lal. ldl. stop{a,b,d} = stop{a,b,d) 

A expansao completa e conduzida do modo seguinte: 

1- as+ labl. stop{a,b,d} II lal. ldl. stop{a,b,d} 

= a. !b. stop{a,b,d} II a. d. stop{a,b,d} 

=a. (!b. stop{a,b,d} lid. stop{a,b,d}) 

= a. abort{a,b,d} 

= stop{a,b,d} 

Conclufmos esta secc;:ao enunciando, sem provar, a correcc;:ao e adequa­

c;:ao de TP: 
Proposic;:ao 3.9 - Quaisquer que sejam os termos de processo p, 

qE cTProc(X), 1-rp p ~q se l=rp p ~ q. 
Prova: E essencialmente uma consequencia de Os+ ser redutivo relativa­

mente a OS. Tecnicamente a prova segue os mesmos passos que a prova 

correspondents a QS ap6s escolha de um conjunto conveniente de termos 
normais. 

4- Requisites infinitarios - modelo roQS 

Como vimos, a existencia de termos de processo abortu reveste-se de 

especial significado no contexte da paralelizac;:ao de requisites transaccionais, 

constituindo uma ferramenta equacional para roll-back. Porem, abortc)l8.0 s6 
e o mais pequeno processo da ordem parcial completa OSu, como acontece 

ser ponto fixo da equac;:ao A,xu !e. xu para todo o e em U, o que significa, 
entre outras coisas, que os termos de processo nao passivamente guardados 
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degeneram em abort. Outro aspecto a salientar e que a composicao de dois 
processes passivamente guardados pode ser redutfvel a abort: 

)lX. moeda. !choc · x II ).!X. !moeda choc. X= abort 

Do ponto de vista da implementacao de termos de processo com requisi­
tes transaccionais nada temos a perder com este facto, ja que as transac­
coes sao essencialmente finitarias. 

Vamos apresentar um domfnio, que permita capturar a semantica de sis­
temas com requisites de actividade infinitarios, incluindo a possibilidade de 
comportamento infinite: Nesta extensao do domfnio semantico OS e possfvel 
trabalhar com termos de processo do tipo abortu de modo a proceder a roll­

back e, ao mesmo tempo, podemos escolher um elemento minimal diferente 
de abort-run: o maior processo, capaz de realizar todas as possfveis compu­
tacoes sabre um determinado alfabeto. 0 novo domfnio sera denotado por 
roQS. 

Esta seccao e dedicada aos processes roQS, apresentando-se tambem 
um novo sistema formal. Voltamos a fixar um alfabeto contavel E. Seja A 

= Eu{-.,1.}, onde ..ldenota pausa e-. evento interno. 
Definicao 4.1 - A assinatura dos processos deterministas com requisitos 

infinitarios e I.0008 = I,0008°ui,0008
1ui.000i onde I-0008° = {abortu stopu, runu: 

UE P~(E)}, I.0008 1 = {e.: BE E}u{!e.:BE E} e I.000i = {+,11}. 
0 conjunto dos termos recursivos sabre I,0008 com variaveis em X deno­

ta-se por Rec0008(X). 
0 alfabeto de um termo PE Rec0008(X) define-se indutivamente do modo 

seguinte: a) alf(abortu) = alf(stopu) = alf(runu) = alf(xu) = U; b) 

alf(e.p) = alf(!e.p) = {e}ualf(p); c) alf(p + q) = alf(p II q) = alf(q), e d) 
alf()lx.p) = alf(x)ualf(p). 

Os subtermos definem-se mutatis mutandis como anteriormente. 
Definicao 4.2 - Um termo p de Rec0008(X) diz-se guardado se em todo o 

subtermo recursivo )lX.q de p toda a ocorrencia livre de x em q, ocorre num 
subtermo da forma e.r ou !e.r de q. 

Definicao 4.3 - Um termo de processo e um termo p em Rec0008(X) que 
satisfaz as seguintes dependencias de contexto: a) p e guardado; b) todo o 
subtermo e.q ou !e.q de p satisfaz BE alf(q); c) todo o subtermo q + r de p 

satisfaz alf(q) = alf(r), e d) todo o subtermo )lX.p de p satisfaz alf(x) = alf(q). 
Seja roProc(X) o conjunto de todos os termos de processo, froProc(X) o 

conjunto dos termos de processo (sintacticamente) finites e croProc(X) o con­
junto de todos os termos de processo fechados. 

A seguir apresentamos o domfnio semantico roOS = < I roQS I 
,::; 0008,I.0008 >. Mas, primeiro, temos de introduzir alguns conceitos topol6gicos. 
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Para todo o conjunto E, seja Ero o conjunto das sucessoes de elementos de 
E. Uma sequencia <u0, u1, u2, ... > de sucessoes em en converge para uma 
sequencia u em en se para todo m ::;; 0 existe n ~ 0 tal que u..L.m e u,.tm para 
todo i ~ n. Neste caso definimos lim ui = u. 

Seja u um elemento de en e L um subconjunto de en. Dizemos que u e 
urn ponto de acumulac;:ao em L se existe uma sequencia ui em L tal que lim 
ui= u. 0 conjunto L diz-se fechado se L contem todos as seus pontos de 

acumulac;:ao. 0 fecho para limites de L, denotado par L, consiste em todos as 
pontos de acumulac;:ao de L. 

E trivial verificar que a classe de todos as conjuntos de sucessoes fecha­
dos e fechada para unioes finitas e intersecc;:oes arbitrarias. 

Retomemos o exemplo da maquina de vendas: 

MAQUINA = J.!X{moeda, choc]· moeda. !choc. x{moeda, choc} 

cuja semantica pode, agora, ser dada em termos de sequencias infinitas. 
Algumas sequencias de comportamento possfvel sao dadas pela expressao 
regular {.l* moeda .l* choc .l*)* .l 00 • Esta expressao denota urn conjunto aber­

to. Par exemplo, a sequencia J...,n. se par(n) entao moeda se nao choc e com­
portamento limite tambem possfvel. 

Definic;:ao/Proposic;:ao 4.4- A algebra roQS = < I roQS I ,::;roOS•Lroos> tern as 
seus elementos definidos como segue: 

I roQS I = {<E,b: EEP~E) e LE1{_E*)} 
<E,L> ::;;0 s <E',L'> se E = E' e L ~ L' 

Los = {abort00~s. stop00~s· run00gs: UE P,(E}}u{e.00 os: leE E}u{+00os• llro0 s} 

abort00~s : --+ lwQSI abort00~s = <U,0> 

stop00~s : --+ lwQSI stop00~s = <U,{J. 00}> 
run00~s : --+ lwQSI run00~s = <U,(Uu{r,J.})00> 
!e.0008 : lroQSI--+IwQSI !e.

000
s(<U,L>} = <{e}uU,.l 00;{es: SE L}> 

e.000s: lwQSI--+IwQSI e.
000

s(<U,L>) = !e.
000

s(<U,L>) + stop00gs 

+00os : lwQSI lwQSI--+IwQS +00os(<U,L>,<U',L'>} = <UuU',LuL'> 

11 00os: lwQSI lwQSI--+IwQS ll000s(<U,L>,<U',L'>} = <UuU',LIIL'> 

L II L' = {crE ( UuU'u{.l,1:})00 : cr..1.(Uu{.l,'t}E L e 
cr..L.( Uu{.l,'t})E L judivergencias 

onde diverg€mcias e o conjunto vazio excepto quando uma das componentes 
da composic;:ao e o processo run. Neste caso, se p nao e abortalf(p)• entao 
runu II p = runUualf(p)· Tecnicamente, conseguimos a validade deste axioma 
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equacional a custa do elemento 1: (daf que run ja nao e um processo 
determinista). Seja 'l1 = Uu{..L,1:} e 'll' = U'u{..L,1:}: 

divergencias 

= 
{s;cr: se('llu'li)*, cre('llu'l1'}00 e 

(s.t'll;'t00
E L e 3cr'e ~ s.t'l.l';cr'e L') ou (s.J-'l.l';'t00

E L' e 3cr'e ~ s.t'll;cr'e L)} 

A ordem parcial de actividade estrita introduz-se do seguinte modo: 

<E,L> ::;
1 

<E',L'> se E = E', pc(L) = pc(L ') e L':::: L 

onde <E,L> ::;1 <E',L'> se le: <E,L> e menos activo que <E',L'>. Note-se que 
a ordem parcial se encontra invertida quando comparada com -.::;,08 introduzida 
na sec9ao 2. 

Em wOS a semantica do termo de processo RELOGIO = llX(tic}· !tic. x{tic} 

e {ue {..L,tic}00 : u.J-tic = tic00}, como era desejado. De facto e a mais pequena 

solu9ao da equa9ao !tic.0008 x{tic} = ~ticrr Mas {ue{..L,tic}00
: u.J-tic = tic00

} nao e 
solu9ao da equa9ao tic.0008 x{tic}T]tiCTJ; a mais pequena solu9ao e {..L,tic}00

• 

Note-se que o fecho topol6gico corresponde ao fecho para prefixes. 
De facto, se as sequencias de (..L * moeda ..L * choc ..L *)* ..L ro se contam entre 
os tra9os quiescentes da maquina, entao no fecho tambem temos as sequen­
cias: 

u0 = moeda choc ..L ro 
u1 = moeda ..Lchoc ..L 00 

u2 = moeda ..L..Lchoc ..L ro 
u3 = moeda ..L..L..Lchoc ..L 00 

un = moeda ..L n choc ..L 00 

lim u = moeda ..L 00 

Proposi9ao 4.5-0 terno < I wQS I ,-.::;,roos,Lroos> e um domfnio-'iroos, 
isto e, <wOSu,::;roos> e uma ordem parcial completa e todas as fun96es em 
'£0008 sao contfnuas. 

Prova: Para cada U, wOSu esta parcialmente ordenado par -.::;,0008; o ele­

mento inicial e o processo run00~s· a) <wOSu,-.::;,roos> e uma ordem parcial com­
pleta: seja C um conjunto orientado de processes em wOSu o limite de C e 
o processo, lim0008 C = <V,nPe c 1:(P)>. b) Nao oferece dificuldade provar a 
continuidade das fun96es em '£0008. 

Listamos no quadro vr a axiomatiza9ao de wQS na suposi9ao de que a*" b 
sempre que a e b surgem no mesmo axioma-esquema. 
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A correcgao de cada um dos axiomas especfficos e rotineira, isto e, se 

1-roos P :::;; q entao l=roos p :::;; q, quaisquer que sejam os termos de processo 
p e q. 0 combinador II e igualmente redutivo. Porem, o domfnio semantico ja 

nao e gerado (sobrejectividade). 86 uma extensao da sintaxe de modo a con­
templar o nao determinismo (temos ja as divergencias) possibilitara recuperar 
a sobrejectividade. Desconhecemos ainda se o sistema formal e adequado re­
lativamente a roQS, para termos em croProc(X), embora conjecturemos que 

sim. 
Conjectura 4.6- Quaisquer que sejam os termos p e q em cfroProc(X), 

se l=roos p :::;; q, entao 1-roos p :::;; q. 

QUADRO VI 

Axiomatizat;:ao QS 

Estrutura 

xu+ xu xu roQS1 
xu+ Yu Yu +xu roQ~ 

Xu+ (Yu + zu) (xu+ Yu) + 2 u roQS3 
xu+ abortu xu roQS4 

xu + runu runu roQS5 
!a.(xu + Yu) !a.xu + !a.yu roQS6 

Reticulado 

runu ::; xu::; abortu roQS, 

Roll-back 

!a.abortu abortlA.J{a] roQS8 

Actividade 

!a.xu + stoplA.J(eJ a.xu roQS9 

Paralelismo 

(Yv + zv) II xu Yv II xu + zv II xu roQS1o 
xu II Yv Yv II xu roQS11 

xu II abortv aborttA.Jv roQS12 
xu II runv runtA.Jv se x * abort roQS13 

!a.xu II stopv \{a] !a.(xu II stopv \{a]) roQS14 
!a.xu II stoplti.J[a) abortlA.Jiti.J[a} roQS1s 

!a.xu \ {b) II !b. Yv \(a) !a.(xu \ (b) II !b.yv \[a}) 
+ !b. (!a.xu \{b) II Yv \[a}) roQS16 

!a.xuu(b) II !b.Yvu[a} abortlA.Jiti.J[a,b} roQS17 
!a.xuu[b) II !b.yv \[a} !a.(xuu[b) II !b.yv \ [a}) roQS1a 

!a.xu II !a.yv !a.(xu II Yv) roQS19 
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5 - Conclusoes 

lntroduzimos um modele de processes sequenciais com requisites de 
animac;:ao no paradigma da intercalac;:ao. Os requisites de animac;:ao explicam 
por que razao um processo se envolve expontaneamente nalgumas acc;:6es e 
noutras nao. A ideia basica consiste em remover da semantica de trac;:os tra­
dicional a condic;:ao de fecho para prefixes: um trac;:o s pertence a semantica 

A de um dado processo se o estado ap6s a execuc;:ao de s e quiescente, isto 
e, e um estado no qual o processo nao esta compelido a execuc;:ao de ne­
nhuma acc;:ao. A composic;:ao paralela de requisites de animac;:ao foi caracteri­

zada atraves de uma axiomatizac;:ao correcta e adequada e reflecte o facto de 
que nao e possfvel intercalar um evento nao expontaneo entre dois eventos 
expontaneos contfguos sem primeiramente o activar. 

Em seguida, aplicamos esta teoria ao estudo de processes com requisi­

tes transaccionais. Para este fim, introduzimos uma linguagem conveniente de 
termos de processo com transacc;:6es e um mecanisme de traduc;:ao desta lin­
guagem para a linguagem dos termos de processo com requisites de anima­

gao. Reciprocamente, foi possfvel mostrar que quase todos os processes com 
requisites de animac;:ao tem retraduc;:ao para termos de processo com requisi­
tes transaccionais. Atraves de uma tecnica de traduc;:ao/retraduc;:ao, aplicamos 
a teoria (in)equacional ja usada para compor termos de processo com requi­
sites de animac;:ao a composic;:ao de termos de processo com transacc;:6es, 
obtendo assim uma teoria de sincronizac;:ao de transacc;:6es. 

Porem, nao e facil capturar no modele proposto processes com requisites 
de animac;:ao infinitos, tal como no rel6gio denotado por: 

RELOGIO = IJ.X{tic)· !tic. x{tic} 

porque nao ha sequer um trac;:o em {tic}* ap6s o qual o RELOGIO se encon­

tra num estado quiescente. Assim, termos de processo recursivos passivamente 
guardados podem ser representados por conjuntos infinitos de trac;:os. Mas os 
termos de processo recursivos activamente guardados nao podem ser repre­

sentados deste modo. 0 RELOGIO tem de executar uma «transacc;:ao>> infini­
ta que nao pode ser cometida; deste modo, o conjunto dos trac;:os quiescentes 
e vazio. De modo a capturar os cometimentos infinitos juntamos sequencias 
infinitas (de modo a que o RELOGIO com o cometimento recursive tic e o 
processo <{tic},{tic00}>). 

A extensao das assinaturas sera alvo de investigac;:ao futura. Por exem­
plo, para todo o processo p em Proc(X) seja {a}p um novo termo de processo 
que denota o processo em que a e um requisite de animac;:ao de p (que re­
flecte o operador modal Fda 16gica temporal). Este tipo de extens6es da te-
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oria equacional dos processos com requisitos de animagao sera o ponto de 
partida para estabelecer a ponte entre a 16gica temporal e a 16gica equacional 
com recursividade. Pensamos investigar um esquema de transformagao de uma 
16gica para a outra de modo a providenciar um mecanismo de construgao de 
termos de processo a partir de especificag6es temporais por aplicagao do 
«princfpio da programagao transformacional» advogado pelo Projecto de Mu­
nique CIP (Bauer et a/, 1985; Bauer et a/, 1987) e no livro de Olderog (Oiderog, 
1991 ). 
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