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1 — Introdugdo

Muitos modelos de processos (Brookes et al, 1984; Hennessy, 1988;
Hoare, 1985; Olderog, 1989), mais ou menos sofisticados, tém vindo a ser
propostos salientando as vantagens de cada um dos trés dominios semanti-
cos da computagdo: axiomatico, denotacional e operacional. Surgiram, deste
modo, contribui¢cbes notaveis acerca do ndo determinismo e de limitagbes do
paradigma de intercalagdo. Pode mesmo dizer-se que a nogédo de processo
estd matematicamente bem fundada. Este estado de coisas é reflectido, por
exemplo, no liviro de Hennessy (Hennessy, 1988) e na habilitationsschriff de
Olderog (Olderog, 1989).

Operacionalmente, as equivaléncias entre processos sdo definidas em
termos da estrutura ramificada dos sistemas de transicdes associados aos
termos de processo sobre uma dada assinatura. As equivaléncias observam
também de maneira diferente o axioma relativo a escolha e.(p+ q) = e.p + 6.q
em virtude da diferenga dbvia relativamente a estrutura ramificada. As equiva-
léncias distinguem também entre concorréncia e ndo determinismo. Tipicamente
estas equivaléncias observam de maneira diferente o axioma relativo & com-
posicdo paralela a.pll b.g=a.(pll b.q) + b.(a.pll q) em virtude da diferenca dbvia
relativamente aos paradigmas de concorréncia e interleaving. Neste artigo,
vamos trabalhar com o mais simples modelo de processos, aceitando os dois
Uitimos axiomas equacionais (este fragmento determinista sera designado por
modelo de quiescéncia). O leitor interrogar-se-a: que contribuigdo pode ainda
ser dada & teoria de processos por um modelo tdo simples?

Nos conjuntos de tragos ha informacdo que pode ser usada para modelar
aspectos muito relevantes dos sistemas computacionais. Estes aspectos s&o
conhecidos na drea de modelagdo conceptual orientada por objectos. Nesta
disciplina de programagao foi proposto que um objecto € um processo munido
de atributos dependentes do estado (Ehrich e Sernadas, 1990; Ehrich et aJ,
1990). E também se reconheceu que era necessario demarcar os objectos
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activos dos objectos passivos (v. Sernadas et al, 1990). A maioria dos objec-
tos activos sdo implementados através de uma linguagem de programacgio, e
suportados pelo gestor de processos do sistema operativo, € muitos dos ob-
jectos passivos sdo implementados através de uma linguagem de esquemas
de bases de dados, e suportados pelo gestor de informagdo de bases de
dados. A Unica diferencga intrinseca entre uma componente de arquivo e uma
componente de programa esta na actividade. O primeiro é passivo e 0 segun-
do activo. Quer dizer, o segundo tem requisitos de actividade no sentido em
que tem iniciativa para atingir objectivos por si mesmo (por exemplo, terminar
a execugdo de um programa), enquanto o primeiro espera passivamente pelas
interacgdes com os objectos activos vizinhos. Quer dizer, as componentes
activas dispdem de tempo de CPU, mas as passivas nao.

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

MAQUINA = HXimoeda, chocy Moeda. 1€hoC. Ximoeda choc)

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

A ideia de quiescéncia, contribuicdo de Chandy e Misra (Misra e Chandi,
1981; Misra et al, 1982; Misra, 1984) e também desenvolvida por Jonsson
(Jonsson, 1985) no contexto de uma légica para raciocinar acerca de especifica-
¢bes, e por Costa (1989) num contexto algébrico, é uma solugao para o pro-
blema de representar a actividade dependente do estado de um processo.
Dizemos que um processo (ou uma comunidade de processos) estd num
estado quiescente se ndo comunica com ¢ seu ambiente a menos gue seja
este a activar a comunicagao. Retomando o exemplo da maquina de vendas,
0S seus tragos quiescentes sdo, de entre os tragos anteriores, aqueles que
tém igual nimero de ocorréncias de moeda e de chog, isto €, o conjunto dos
tracos é agora denotado pela expressdo regular (moeda choc)*.

Mas a ideia tem de ser cuidadosamente implantada, se desejamos incluir
o tratamento de definicdes recursivas: os tragos infinitos também s&o quiescen-
tes porque um trago infinito ndo pode estender-se mais: um RELOGIO que
repete indefinidamente o evento tic:

RELOGIO = HX(gicy - ltic. Xttic)
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n&do pode encontrar-se num estado quiescente mas pode ser interpretado pela
sequéncia infinita tic®. Neste artigo vamos considerar primeiro processos que
sdo limite de comportamento finitario. Os requisitos infinitarios serdo explica-
dos a seguir, no contexto de um modelo semantico mais complexo.

Um processo, ou uma comunidade de processos, € representado pelo con-
junto dos seus tragos quiescentes. Um trago da comunidade é quiescente se
pode ser projectado num trago quiescente de todas as suas componentes,
porque a comunidade estd num estado quiescente apenas no caso de todas
as suas componentes se encontrarem em estados quiescentes. Os requisitos
de seguranga (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 tragos quiescentes. Os estados activos
correspondem aos tragos ndo quiescentes: um trago ndo quiescente é sem-
pre prefixo de um trago quiescente. O resultado notavel que constitui a nossa
contribuigdo é a simplicidade com que é possivel descrever a composigéo
paralela na presencga de actividade, sendo mesmo possivel 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 guiescent sef), dado um alfabeto E, todo o par <E,L>,
onde L é uma linguagem sobre E, é um processo. Por exemplo, o par <{moe-
da, choc}, (moeda choc)*> é um processo QS, mas ndo € um processo PS,
uma vez que néo é fechado para prefixos. Claramente, todo o processo PS é
também um processo QS. Tais processos sdo considerados sem actividade
ou passivos, pois encontram-se sempre em estados quiescentes. Os proces-
s0s QS que nao séo processos PS apresentam actividade. O processo apre-
sentado atras <{moeda, choc}, (moeda choc)*> é activo no sentido em que,
por exemplo, apdés moeda tem iniciativa para realizar choc. Dado um processo
QsSs, <E,L>, podemos encontrar 0 processo passivo correspondente: é <E,
pc(L)>, onde pc(L) é o fecho para prefixos de L.

Dois processos com o mesmo fecho para prefixos sdo comparaveis relati-
vamente a actividade: quanto menos tragos quiescentes, maior é a actividade.
Assim, todo o processo tem pelo menos a actividade do seu fecho para pre-
fixos. Esta comparagdo conduz a uma ordem parcial nos processos.

Para definir o dominio semantico, é necessario enriquecer a linguagem tra-
dicional dos processos deterministas distinguindo duas formas de prefixagdo:
espontnea ou activa (!) e ndo espontanea ou passiva. Informalmente, se p é
um termo de processo € a € um evento, ambos a.p e !a.p sdo termos de
processo. Naturalmente, queremos impor que

L(a.p) = {e}L]as: se L(p)}
L(le.p) = {as: se L(p)}
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Assim, o processo <{moeda, choc}, (moeda choc)*> atras referido é deno-
tado, por exemplo, pelo termo de processo:

MAQUINA-ACTIVA = [Xda chocy COIN- '€NOC. Ximoeda choc)
e o seu «fecho para prefixos» € denotado por:
MAQUINA-PASSIVA = KXimoeda,chocj M0€da. €hoC. Ximoada choc)

Surpreendentemente, 0s requisitos de actividade associados ao comporta-
mento transaccional (do tipo «executar até ao fim» podem ser interpretados
neste modelo. De facto, podemos representar os requisitos transaccionais nao
incluindo na linguagem os prefixos de cada transacgdo. Por exemplo, o pro-
Cesso:

MAQUINA-NOVA = px. moeda. (lcafé. x + tbolo. x)

comega com 0 requisito transaccional: se ocorrer moeda devera executar café
ou bolo, pois o prefixo moeda de «moeda café» e «moeda bolo» ndo esta no
conjunto dos seus tragos quiescentes. Isto é, 0 processo comega com as
accdes compostas Imoeda cafél e Imoeda bolol. Sequéncias finitas de even-
tos como estas designam-se por transacgdes.

Um processo <E,L> ndo tem comportamento transaccional se ndo tem ac-
tividade, isto é, se L é 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)={lel: e € E*} € 0 alfabeto
das transacg¢des sobre E e R(L) obtém-se reconvertendo os tragos de even-
tos de E do processo <E,L> em tragos de transacgdes em alf{E). O pro-
cesso reconvertido envolve uma mudanga de granularidade: cada evento pode
ser observado como uma acg¢do complexa. Reconhecemos que todo o con-
junto L de tragos quiescentes sobre E, contendo a sequéncia vazia e, pode
ser reconvertido pela aplicagéo de reconversédo R: #(E*)—Half{E)*], recursi-
vamente definida por:

R(L) = {e} U Ugepppy {l €1t se Allr: ere L)]},

onde frM(L) ={ec L: e # ¢ N\ Vie pref(e) (fe L = (f=e V f= 6)} € 0 menu
transacional de L. O processo que resulta da reconversdo de um dado pro-
cesso exibe a seguinte propriedade: o conjunto dos seus tragos esta fechado
para prefixos, independentemente da actividade do processo original.

Uma transacgdo (v. Bernstein ef al, 1987; Cellary et al, 1988; Gifford e
Donahue, 1985; Gray, 1980) é tratada como a execugdo de um programa que
contém operagbes sobre uma base de dados com indicadores especiais de
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inicio e fim de transacgdo. Uma transacgdo pode terminar normal ou anormal-
mente. No primeiro caso dizemos que foi bem sucedida ou cometida.
No segundo caso dizemos que abortou. Até uma transacgdo ser cometida pode
abortar. Mais: uma transacgdo tem as seguintes propriedades (v. Cellary et
al, 1988 para mais detalhes): a) Consisténcia, o que significa que cada tran-
sacgéo conduz um processo de um estado consistente para outro estado tam-
bém consistente, embora o processo possa ndo estar em estados consisten-
tes no decurso da execugdo da transacgdo; b) Atomicidade, o que significa
que ou todas ou nenhuma das acg¢des que constituem a transacgdo devem
ser executadas. Por outras palavras, se uma transacgdo abortar, entdo tém
de ser repostas todas as condigdes verificadas no infcio da sua execugio,
através de algum mecanismo de roll-back; ¢) Durabilidade, o que significa que,
quando uma transaccdo é cometida, as alteragdes induzidas por ela s&o
irreversiveis mesmo no caso de o sistema ir abaixo. Porém, n&o obrigamos
as transacgbes a serem independentes umas das outras, isto é, elas podem
comunicar. No nosso modelo as transacgdes podem ser agregadas de modo
a sincronizarem em eventos apropriados [uma ideia similar é explorada em
Gorrieri e Montanari (1991): «sincronizagdo de transacgbes € uma transacgao»].

No nosso modelo denotacional apenas podemos capturar estados consis-
tentes. Assim, um sistema formal que explique o comportamento transaccional
tem de ser suficientemente robusto para reduzir as transacgdes abortadas em
estados inconsistentes ao estado consistente imediatamente anterior: este é o
mecanismo de roll-back. Para clarificar as ideias, consideremos um fregués
da maquina de vendas que, apds a insergdo da moeda, pretende um café e
um bolo:

FREGUES = ux. | moeda café bolo | . x

Se realizarmos a composigdo paralela de MAQUINA-NOVA e FREGUES,
como a maquina nao pode dispensar ambos bolo e café, o processo compos-
to alcanga um estado inconsistente e tem de retornar ao estado anterior a
insercdo da moeda (por exemplo, devolvendo a moeda), que é o ultimo esta-
do consistente, isto é:

px. Imoeda café bolol . x Il ux. Imoeda cafél . x + Imoeda bolol . x = stop

mesmo sabendo que as componentes ndo atingem um estado de impasse
imediatamente apés a ocorréncia de moeda. E deste modo que modelamos
consisténcia e atomicidade.

A apresentagdo do modelo — primeiro de processos com actividade e,
depois, reconhecendo nestes processos as transacgdes — segue o0 esquema
supracitado. Na secgdo 2 introduziremos a semantica denotacional dos pro-
cessos com requisitos de actividade bem como um sistema formal correcto e
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adequado para provar assergfes acerca da actividade. Especial relevancia sera
dada & composigdo paralela, de modo a explicar a actividade das comunida-
des a partir da actividade dos seus componentes.

Na secgfo 3 introduziremos as transacgdes e requisitos transaccionais.
Consideraremos apenas transacgdes lineares que, relativamente ao modelo
classico de transacgbes (Gray, 1980; Kanellakis, 1980), correspondem a uma
relagéo linear de precedéncia. Como a actividade pode ser usada para repre-
sentar transacgdes, esperamos poder derivar propriedades de processos com
transacgdes observando estes como processos com requisitos de actividade.
O sistema formal para raciocinar sobre processos é também correcto e ade-
quado para o calculo de sistemas.comunicantes com transacgdes. Na secgdo
4 introduziremos um dominio mais folgado para dar semantica a processos
com requisitos de actividade infinitarios tal como o relégio atrds introduzido.

2 — Progresso e actividade — modelo QS

Esta secgéo é dedicada aos processos QS, apresentando a linguagem, o
dominio denotacional e o sistema de inferéncia inequacional. Apesar. de usar-
mos técnicas 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 contribuigdo original.

No que se segue E denota um conjunto infinito, fixado a partida.

Definigdo 2.1 — A assinatura dos processos deterministas com actividade
é Zas= Zas™Zas'U Zas2 com Tog = (stop, abort: Ue 2(E)}, Xqg' = fe-:
ec E}fle.: eeE} e X = {+, I}

Cada ZQSJ, com j=0..2, é o conjunto dos simbolos de operagdo de arida-
de j. Como é usual, escrevemos e.p e le.p. ao invés de e.(p) e le.(p), respec-
tivamente. Além do mais, assumimos que a prefixagao tem prioridade sobre a
escolha. Seja Xqgt = 2nqg \{II}.

Fixa-se a partida uma familia de conjuntos infinitos totalmente ordenados
contaveis: (X)), er; (B) (). Os elementos de cada X, dizem-se varigveis (de
processo) de alfabeto U. Assumimos que estes conjuntos s&o disjuntos dois a
dois e disjuntos de E. x;; ¥, e z,designam variaveis genéricas em X, X, y
e z designam varigveis genéricas em X=uv, . 2(6) X

Definicdo 2.2. — O conjunto dos termos recursivos sobre X relativos a as-
sinatura X g, que se denota por Recqg(X), € 0 menor conjunto que satisfaz a)
se xe X entdo xe Recqg(X); b) se fe T e ty,..., 1, sdo termos de Recqg(X),
entao fit,,....t) € Recqq(X), e ¢) se xe X e te Recpg(X) entdo ux.te Recqq(X).

(*} P(X) denota o conjunto das partes de X e P{X) denota o conjunto das partes finitas de X.
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Seja Recpgt(X) 0 conjunto dos termos recursivos sobre Y457, O conjun-
to dos termos finitos sobre X relativos & assinatura Y45 € 0 menor conjunto
que satisfaz as alineas a) e b) da definicdo precedente.

A cada termo p em Recqg(X) associamos o alfabeto alf(p) definido por
indug&o: a) alf(stop, ) = alf(abort;) = alf(x,) = U, b) alf(e.p) = alf(le.p.) = {e}alf(p);
o alf(p+ qg) =alf(pll g) = (alf(p)ualf(q), e d) alf(ux.p) = alf(x) alf(p).

Definigéo 2.3 — A cada termo p em Recqg(X) associamos o conjunto dos
seus subtermos definido indutivamente do modo seguinte: a) p € um subtermo
de p; b) se p é e.q ou le.q, entdo todo o subtermo de g é um subtermo de p;
¢) se p é py+p, ou p,lip,, entdo todo o subtermo de p, e todo o subtermo de
p, € subtermo de p, e ¢) se p é px.p, entdo todo o subtermo de g é um
subtermo de p. O conjunto dos subtermos de p denota-se por sub(p).

Definicéo 2.4 — Seja p em Recqg(X) um termo recursivo. O conjunto das
varidveis livres de p, que se denota por fi(p) é definido como segue: a) fi(x) =
= {x}; b) fi(stop ) = fi(abort,) = @; ¢) fi(e.p) = fi(le.p) = fi(p); d) fi(p+q) = fi(pllg)
= fi(pyAti(q), e e) fifux.p) = fi(p) \ {x}.

Dizemos ainda que uma variavel x ocorre livre em pe Recqg(X) se xefi(p);
caso contrario, diz-se que x & uma variavel muda. Um termo p em Recqg(X)
diz-se fechado se fi(p) = @.

No seguimento, por cRecqg(X) denotamos o subconjunto dos termos fe-
chados de Recpg(X), por Recnyg(X) denotamos o subconjunto dos termos
finitos de Recqg(X) e por cfRecqg(X) denotamos o subconjunto dos termos
finitos fechados de Recqg(X). Para denotar termos em Recg(X) ou cRecqg(X)
usamos os identificadores p, g, r,... e para denotar termos em fReCg(X) ou
cRecyg(X) usamos os identificadores =, x, 6,...

De entre os termos de Recng(X) ha termos notaveis para a teoria que
vamos desenvolver: sdo os termos guardados, definidos de acordo com a:

Definigdo 2.5 — Um termo p de Recqg(X) diz-se guardado se em todo o
subtermo recursivo px.q de p toda a ocorréncia livre de x em @, ocorre num
subtermo da forma e.r ou le.r de g. Um termo p de Recqg(X) diz-se passiva-
mente guardado se em todo o subtermo recursivo px.q de p toda a ocorrén-
cia livre de x em q, ocorre um subtermo da forma a.r de q.

Definigdo 2.6 — Um termo de processo é um termo p em Recqg(X) que
satisfaz as seguintes dependéncias de contexto: a) p € passivamente guarda-
do; b) todo o subtermo e.q ou le.q de p satisfaz ecalf(q); ¢) todo o subtermo
g + rde p satisfaz alf(q) = alf(n, e d) todo o subtermo ux.q de p satisfaz alf(x)
= alf(q).

O conjunto dos termos de processo sobre 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 também em Rec,gf(X) (sem-
pre que necessario usaremos também a notagéo prefixa ¢ e 1.
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Note-se, relativamente a definigdo precedente, que o termo px.x nédo €
guardado e, consequentemente, ndo é um termo de processo. O termo px.
ltic. x ndo é passivamente guardado e também néo €, por isso, um termo de
processo. Mas o termo px. moeda. Ichoc. x é passivamente guardado porque
a variavel x ocorre no subtermo moeda. (Ichoc. x) do termo recursivo ux.
moeda. Ichoc. x.

Definigdo 2.7 — Uma semantica denotacional para termos sobre uma assi-
natura X € uma aplicagéo Df-]; Recs(X)— (ENV— 1DI) tal que: 1) o dominio
seméantico U encontra-se munido de uma ordem parcial < e, para cada A & £,
existe um subdominio D,< D que é uma ordem parcial completa relativamen-
te a restricdo de < a esse subdominio; 2) o conjunto de ambientes ENVp,
consiste num conjunto de atribuigdes p:X — 1Dl que respeita alfabetos, isto é,
se alf(x) = A, entdo p(x) € Dy; 3) para todo o simbolo fe Izt de aridade n,
existe uma operagéo (fungdo) seméntica correspondente fy: IDI"— DI que é
continua relativamente a <; 4) a definicdo de D[-] procede agora indutivamente:
a) Dixlp = p(x); b) DIfO] p = f5(Dlflp), e ¢) Djux.plp = 1@, , onde 1@, , de-
nota o mais pequeno ponto fixo da aplicagao q)p,p: D, (%) = Dyy(x) definida
por AL.Dplpl&/x]), onde p[&/x]) denota um ambiente p modificado em x, varia-
vel a qual atribui o valor de &.

Relativamente a um modelo D, dois termos de processo p e g dizem-se
iguais se denotam o mesmo processo: Dplp = 4D{q]p, para todo o ambiente
p. Mais, p diz-se mais esponténeo que g, relativamente a D, se D{plp < pD{qlp,
para todo o ambiente p. Isto é, <, ordena parcialmente os processos D de
acordo com a sua actividade. Se, para todo 0 ambiente p se tem D[p]p <,D{q]p,
entdo escrevemos |=p p<q.

Definigao/Proposigdo 2.8 — A algebra Yoge AS=<IQ8l, <qg Yqs> tem
0s seus elementos definidos como segue:

IQS| = {<E,L>:Ec P(E) e Le {E*)}
<El> <ng<E'L’>se E=E e LS’
S a5 = {5100 ggabort g Ue PAENIAE.qq 6.QS: 6c Ejui+gollgsh

U U

stopgs @ — 1QSI stopgs = <Ufe}>
€.0s - 1QS - 1QS| e.qsl<UL>) = <{eluUfepAfes):sel
fe.qs - 1QSI — 1QSI le.qs(<U,L>) = <{ejuU{es:sel}>

+gs © 1QSI1QSI > 1QS +g4(<UL>, <ULS)= <UoU\LUL'>
lgs © 1QSI1QSI > 1@S llgg(<UL>, <ULS)= <UOULILS

Por LI L’ denotamos, é claro, a linguagem {se (UuU)*: slUelL e
sdUe L’}. Dado um processo P = <FE,L>, referimo-nos a E por alf(P) — o alfa-
beto de P— e L por 1(P) — os tragos quiescentes de P.
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A ordem parcial de actividade estrita introduz-se do seguinte modo:
<El><<E'\L'> se E=E’, pce(l)=pc(l’) e LS

isto e, <E,L> < <E",L’> se <E,[> <455 <E'\L’>, & pe(l) = pe(L’). Adiante. mos-
traremos como se pode raciocinar em termos de <, embebida em <55 Mas
adiantemos ja que a ordem parcial <55 € ja um resultado de sobrepor a or-
dem parcial indutora do reticulado a ordem parcial de actividade estrita.

A prova de que o dominio semantico € um dominio de Scott ndo oferece
novidade: <IQSl,<q620s> € UM dominio-X g, sendo <IQS! ,<qng> Uma ordem
parcial algébrica para cada US E ndo vazio. Também ndo é dificil a prova
da seguinte proposigcao:

Proposicdo 2. — O dominio QS é finitario, isto é, todo o termo (sintactica-
mente) finito é interpretado por um elemento finito de QS e todo o elemento
finito de QS € denotavel por um termo (sintacticamente) finito.

Prova: E imediato reconhecer que todo o termo (sintacticamente) finito em
Recg(X) denota um elemento finito de QS. Reciprocamente, tomemos um
elemento finito arbitrario de QS e encontremos um termo (sintacticamente) finito
que o denote. Seja <E,L>elQSI com L finito. Isto € L = {s,}u...s,} com k=0.
Se k=0 podemos tomar o termo finito de processo abort, Caso contrario,
assumindo que para cada s; temos um termo de processo p; de alfabeto E tal
que QS[pi} = <E{s}>, podemos concluir a prova exibindo o termo de processo
Py+.-+P, que denota <E,L>. Assim, s6 temos de mostrar que, para todo o
se E¥, existe um termo de processo p de alfabeto E tal que QS[p] = <E{s}>.
Seja v: E* — Recqg(X) uma aplicagdo indutivamente definida como segue: a)
v(e) = stopU, e b) v(as) =!a.v(s). E trivial reconhecer por indugdo no compri-
mento de s que QS [V(s)] = <E,{s}>.

Passamos agora a examinar a caracterizagdo sintactica de QS através
de um sistema formal correcto e adequado. A ideia consiste em identificar um
conjunto QS de axiomas préprios tal que |- ng p < g se = g p < g, quais-
quer gue sejam os termos de processo fechados p e g. O resultado das nos-
sas investigagbes encontra-se condensado no quadro I, onde assumimos que
a= b sempre que num axioma-esquema surgem a e b.

Seja QST o subsistema de QS que ndo contém as equagdes relativas a
composigao paralela. Os sistemas QS e PS distinguem-se essencialmente em
virtude de o axioma a. X+ stopyy ;5 = @ X, ter sido substituido pelo axioma
relativo a actividade.

E facil mas moroso verificar que o sistema QS ¢é redutivo em relagéo a
QST, isto &, para todo o termo de processo pe cfProc(X) existe um termo de
processo ye cfProct(X) tal que - qs P=%- Para todo o termo pe cProc(X),
podemos encontrar uma forma pseudonormal y(p) tal que I- QS p = y(p): este
resultado segue do axioma de recursividade e da garantia de que os termos
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de processo so guardados. Assim, as equagdes relativas & composigcao 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 simbolo de
prefixagdo ou a escolha como operagao mais externa na arvore sintéctica abs-
tracta.

A distributividade da prefixagéo activa em relagéo & escolha pode ser
derivada dos axiomas, 0 mesmo se passando com o feorema da terminagdo
de roll-back: '

Proposi¢do 2.10 — |- o a. abort;, = stopy, ;-

QUADRO |

Axiomatizacdo QS

Estrutura
Xy+ Xy = Xy Qs,
Xy+Yy = Yut+Xxy Qs,
xy+Wu+2zy = (Xp+y)+2zy QSs;
X, + abort, = x, Qs,
la(xy +y) = laxy+layy QS;
Reticulado
abort, < x, Qs;
Roll-back
laabort, = aborty ., Qs,
Actividade
laxy + stopy iy = axy QS
Paralelismo
+zpllxy = y,Wxy+2zyli xy Qs,
xy I yy yu It xy QS
xy ll aborty, = aborty,, QSyy
laxy ll stopy\ iz = ladxy Il stopyy ) Qs;,
laxy ll stopy iz = aborty iy QS5
laxyyvg V10 Yyya = lalxy, g Il 1byyy )

+ b (axy\ g I Yy @) QS,,
laxy iy 1 DYvua = aborty,yoan QS5
!a.xuu[b} by @ = !a.(xuu(b) by (a}) QS;¢

taxy |l lay, la.(xy ! yy) QS,;
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Prova: Empregando o axioma de actividade, podemos reescrever o termo
de processo a. abort;, na forma la. abort;, + stopuu{a}. Por roll-back origina o
termo aborTUU{a} + stopuu{a}. Por QS,, vem que |- hga. abort;= stopuu{a}.

E também o teorema de actividade:

Proposigéo 2.11 — I~ pgla. x < a. x,. QS,4
_ Prova: Empregando axiomas estruturais, obtemos |- o5 abort; 4 < & X;).
E entdo facil de estabelecer que |- ggaborty g +la.xy < a. x;, + la. x. Deste
teorema segue-se o teorema enunciado da proposi¢do, empregando o axioma
de actividade e axiomas estruturais.

Como exemplo apresentamos a expansdo completa do termo de proces-
so a. !b. lc. stopg | a. e. f. stop-com E = {a, b, ¢} e F = {a, e, f}. Temos que
o resultado da expansao é:

a. lb. lc. e. f. stopg, g+ e, f ndo activados
a. lb. le. lc. 1. stopg, g+ activagdo de ¢; f ndo activado
a. b. le. If. le. stopg, g+ activagédo de e, f
a. le. If. 1b. lc. stopg, £+ activagédo de ¢, f
a. le. Ib. lc. f. stopg, g+ activagdo de ¢; f ndo activado
a. le. Ib. If. le. stopg, £ activagédo de e, f

Note-se que alguns eventos da segunda componente a. e. f. stopg tém
de ser activados em determinados subtermos da expansdo, como acontece
com e ou fem a. le. If. Ib. lc. stopg . Isto significa que na composigédo pa-
ralela ndo podemos intercalar um evento ndo espontdneo de uma componen-
te entre dois eventos espontineos de outra componente sem primeiro o acti-
var.

A correcgio de QS verifica-se sem muito trabalho:

Proposigcéo 2.12 — Para quaisquer termos de processo p, ge Proc(X), se
- gsP<g, entdol= og'p<q.

Prova: A prova decorre em trés etapas: a) os axiomas especificos de QS
s8o correctos; b) o sistema de inferéncia de QS é correcto, e ¢) toda a deri-
vacao inequacional de @S, empregando as regras do sistema formal, é cor-
recta. As provas de a) e de ¢) podem adaptar-se (Hennessy, 1988) e a
correcgdo dos axiomas especificos é rotineira. Comentamos apenas a
distributividade da composicao paralela em relagdo a escolha. Este axioma
traduz-se na distributividade da intercalagdo de linguagens relativamente a
unido. Porém, este facto € verdadeiro apenas no caso de se tratar de unido
de linguagens relativas ao mesmo alfabeto, tal como acontece no caso cor-
rente (v. Van Snepscheut 1985).

O sistema formal é também adequado relativamente a QS, 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 &, para todo o termo de processo pe cfProct(X) existe uma
forma normal n(p) tal que |- QST p = n(p), e b) quaisquer que sejam as formas
normais n e m, se l= og N< M entéo |- o' n<m. Usando estes resultados
segue-se que, quaisquer que sejam os termos de processo p, ge cfProc(X),
se l=qg P< gentdo I- g p=q.

A associatividade da escolha e da composi¢do paralela permite omitir
parénteses nos termos de processo sem introduzir ambiguidade, tal como temos
feito até aqui. A comutatividade e a idempoténcia permitem também introduzir
metatermos de grande conveniéncia notacional. Se & = {py, ..., p;} € um con-
junto finito de termos de alfabeto U, entdo denotamos o termo py + ... + p,
pelo metatermo + TL:IeE p. Se E é vazio + 7)ue5 p denota simplesmente o
termo abort,.

Definicdo 2.13 — O conjunto dos termos normais de alfabeto U define-se
indutivamente como segue: a) stop;; é um termo normal de alfabeto U, e b)
se E é um subconjunto de U e n (e) é um termo normal de alfabeto U, para
todo o ec E, entdo + 2 enfe) e + 2 len (e) sdo termos normais de
alfabeto U.

Seja NProc (X) o conjunto dos termos normais de alfabeto U e NProc(X)
= Uy NProc (X). O teorema dos termos normais seguinte prova-se por indugéo
na estrutura dos termos:

Proposicao 2.14 — Para todo o termo de processo p em cfProcT(X) tem-
-S€ |- qg P = abona,f(p) ou existe um termo normal n(p) tal que |- osT p=n(p).

O principal resultado relativo a adequagéo segue:

Proposicéo 2.15 — Quaisquer que sejam os termos de processo em
cProc(X), se |= ogp< g entdo - ogp<gq.

Prova: Como QS é redutivo em relagdo a QST, resulta que temos apenas
que provar o teorema para termos de processo finitos, isto €, quaisquer que
sejam os termos de processo p, g em cfProcT(X), se |= ogp < g entdo
- osTP < g. Suponhamos pois que I= ogP<q. Se |- qgp= aborta,f(p) ou
I~ gs g = abort,, 0 teorema é imediato a partir do axioma de reticulado, ou
por reflexividade. Caso contrario, nem p nem g sdo redutiveis a abort, e
I- ! p=n(p) e I- 55" g=n(g). Como QS satisfaz todos os axiomas de QST,
podemos escrever |= o5 p=n(p) e |= 55 g= n(q) e, portanto, I= 5 N(P) < N(Q).
Provamos agora que |= g n(p) < n(q) implica |- QSt n(p) < n(q) donde segue
imediatamente que - ot p<q.

Se n(p) ou n(q) é stop;, com U= alf(p) = alf(g), o teorema segue por
reflexividade ou por indugdo na estrutura de um termo normal. Podemos
assumir que n(p) e n(q) sao, respectivamente, 1) + eLE’ A6k e) e+ ee“ g €-nle);
2)+ L alekye) e + 2 glenye); ou 3) + 2 ,leke) e + 2 g enfe). Em
todos estes casos temos que A S B e |= g k;f6) < ny(e) para todo o ecA.
Aplicando a hipétese de indugdo, obtemos |- osT k (e) < nU(e). Tomando em
considerag&o apgnas o caso 2) — nos outros casos a prova é similiar —, obte-
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mos |- gg' + a0 4 '€k f6) <+ 2 4 le.n fe). Adicionando abort, a ambos os

termos e aplicando a instancia I~ ogf abort <+ 2 g4 le.nfe) do axioma de
reticulado, derivamos o resultado pretendido |- QST n(p) < n(q).

A adequagdo relativamente a ordem parcial estrita de actividade é uma
propriedade mais interessante da ldgica. Seja rQS o sistema que se obtém
de QS retirando 0 axioma de reticulado e incluindo o teorema QS;g. Enun-
ciamos sem demonstrar.

Proposicao 2.16 — Quaisquer gque sejam os termos de processo p,
ge ¢Proc(X), se |= g p<!q entdo I~ o P<Q.

Podemos acelerar a prova de muitos teoremas juntando aos axiomas al-
guns teoremas triviais mas de grande aplicabilidade na expans&o do
combinador ll. Exemplos de axiomas-esquema interessantes sdo:

Proposi¢do 2.17 — |- qg la. x, Il b. y, = la. (xy Il b. y,) + 1b. (la. x|l
yy), se az Ve be U

Prova: Trivial. V. prova da proposigdo seguinte.

Proposi¢ao 2.18 — Se ae V e be U entdo - og'a. x, | b. y, = abort, .

Prova: Empregando o axioma de actividade, podemos reescrever o termo
de processo la. x Il b. y,, na forma la. x, Il (Ib. y,, + stopW{b}). Aplicando
distributividade, obtemos o termo !a. x;, Il 1b. yy + la. x;, 1l stopy 4,; 08 axio-
mas de paralelismo podem agora ser usados de modo a se obter o teorema
I- gs 'a. xy Il b. yy, = abort, ,+ abort, ,, = aborty .

A equagdo da ultima proposigdo mostra que, se uma componente de uma
comunidade atinge um estado final inconsistente, entdo o processo global
aborta e retorna ao uitimo estado consistente global. Na sec¢do em que va-
mos agora entrar veremos o papel deste mecanismo de roll-back no célculo.

3.3 — Transacgdes e requisitos transaccionais — modelo TP

Debrucemo-nos agora sobre os processos com transacgdes (sequéncias
de eventos cuja execugdo uma vez iniciada deve ser conduzida até ao fim)
como aplicagio da teoria prévia. Como na secgdo anterior, E denota um alfa-
beto fixo.

Definigdo 3.1 — A assinatura dos processos deterministas com requisitos
transaccionais é ¥.1p = YrOUNp UL 2 com Y0 = {stop,; Ue 2{E)}, T 15!
= {lel..ee E *} e T5° = {+, i}

Observe-se que estamos a usar identificadores do alfabeto latino, para
denotar sequéncias finitas ndo vazias de elementos de E. O conjunto dos
termos recursivos sobre X5 com varidveis em X denota-se por Recrp(X).

O alfabeto de um termo pe Rec5(X) define-se indutivamente: a) alf(stop,)
= alf(x,) = U; b) al(lel.p) = alf(e)ualf(p); ¢) alf(p + q) = alf(p)valf(q), e a)
alf(ux.p) = alf(x)Ualf(p).
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Os subtermos definem-se mutatis mutandis como na secgdo anterior rela-
tiva a assinatura 3,

Definigao 3.2 — A cada termo p em Rec5(X) associamos o conjunto dos
seus subtermos definido indutivamente do modo seguinte: a) p € um subtermo
de p; b) se p é lel.q, entdo todo o subtermo de g é um subtermo de p; ¢) se
p é py+p, ou pylip,, entdo todo o subtermo de py e todo o subtermo de p, &
subtermo de p, € ¢) se p é pux.p, entdo todo o subtermo de g é um subtermo
de p. O conjunto dos subtermos de p denota-se por sub(p).

Definigdo 3.3 — Um termo p de Recp(X) diz-se guardado se em todo o
subtermo recursivo px.q de p toda a ocorréncia livre de x em g ocorre num
subtermo da forma lel.r de q.

Definicdo 3.4 — Um termo de processo é um termo p em Recp(X) que
satisfaz as seguintes dependéncias de contexto: a) p é guardado; b) todo o
subtermo lel.q de p satisfaz alf(e) < alf(g); ¢) todo o subtermo g+r de p satis-
faz alf(q) = alf(n), e d) todo o subtermo px.q de p satisfaz alf(x) = alf(qg).

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.

Definigdo/Proposi¢do 3.5 — A dlgebra-Y.;p TP = <ITPl, <;p,XTP> tem os
seus elementos definidos como segue:

ITPI = {<E,[>:Ee 2(E) e Le ®(E"))
<El><TP<E’,l’>se E=F e LS’
Yo ={stop p Ue BAE)lELTP: e E}of+rp, Il 70

s’topTL,J3 ;> |QSI stoppg = <U, {e}>
el TP : [TP-ITH lel.pg(U,L>) = <alf(e)ul), {e}{es:seL}>
+rp L ATPUTP =T +1p(<UL>, <U, L'>) = <UOU’,LUL">
Hep  ITRUITPL = ITA Nl p<UL>, <U, L'>) = <UOULIIL>

O sistema dos axiomas préprios TP apresenta-se no quadro H (o signifi-
cado dos simbolos R e T sera explicado adiante).

O teorema fundamental que pode ser derivado no sistema formal diz res-
peito a requisitos transaccionais: |-,p lefl.x <lel.If.x. Este teorema encerra,
nada mais nada menos, que o seguinte contelido: 0 processo denotado pelo
termo lefl.x, tem mais requisitos transaccionais que o processo denotado pelo
termo lel.lf.x;, ’

Proposigao 3.6 — I-p lefl.x <lel. ifi. x,, TP7
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Prova:
= lefl.xy + S1OP _ait(ep sttt
<lefl.x,+ lel. 1fi. x;,
= ’eﬂ.XU'f' lel. (lﬂ. XU + Stopuua”(f)
=lefi.xy +lel. 1A. x;, + lel. stopy ¢y
=lel. 1. x;,+lel. Ifi. x;,

=lel. 1. x,
QUADRO 1l
Axiomatizagdo TP

Estrutura
Xy+ Xy = Xy TP,
Xy+Yu = Yut+t Xy TR,
Xy+Wy+zy = (Xy+y)+ 2y TPy
Xy + stopy = Xy TP,
lel.(xy+y)) = lel.xy+lel.y, TPy

Reticulado
stop, < Xy TFg

Transacgbes
tefl.xy+1el.stopy g = 1e1.1Fl.xy TPy

Paralelismo
xylyy = R(Txy) Il (Tyy) c TP,

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

<E,[><FE’, L'>se E=E’, pc{l)=pc{L’) e L L

isto &, <E,[><<E",L’> se <E,L><:p<E",L’> e pc(l) = pc(L’). Os requisitos
transaccionais podem também ser investigados ignorando o axioma de
reticulado e inciuindo no sistema formal o teorema 7P,. Mais uma vez, a or-
dem parcial <p resulta da sobreposi¢do da ordem parcial estrita relativa aos
requisitos transaccionais & ordem parcial comum relativa ao reticulado.
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O resto desta secgao sera dedicado & implementagéo de termos de pro-
cesso com requisitos transaccionais sobre uma extensao conservativa da teo-
ria dos processos com requisitos de actividade.

FIGURA 3.1

Implementagao de TProc{X) sobre Proc(X)

TP interpre- » QS+
tag&o 1 r
extenséo
conservativa

N\

Qs

Seja <X 4, (2S> a apresentagdo da teoria inequacional de processos com
requisitos de actividade, dada na secgédo 2, e <X1p TP> a apresentagbo da
teoria acima de processos deterministas com requisitos transaccionais. Enten-
dendo a assinatura ZQS com as operagdes de prefixagao transaccional e jun-
tando a QS as equagbes de tradugdo dadas no quadro Ill, providenciamos
uma extensdo conservativa de <X 5, QS> que denotaremos por <X 4o+, QS*>.
Por conservativa queremos significar que ndo podemos derivar mais teoremas
acerca da actividade (relativos a termos sobre ¥, que ndo fossem j&
demonstraveis em QS.

QUADRO Il
Tradugdo

lel. la.x;,=leal. x,
axy= lal. x,,

As equagdes de tradugdo do quadro lll permitem interpretar termos de
processo com requisitos fransaccionais através de termos de processo com
requisitos de actividade (v. figura 3.1).

Por outro lado, <X1p, TP> é equivalente a uma subapresentagdo de
<X g QS*> (isto &, 27p S 3+ € de[(TP) < de(QS%)*] onde as prefixagdes
activa e passiva s@o simbolos de operagdo 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 dominioc QS para um dominio QS* tal
que QS* e gerado por ¥ ,q+, QS+ € correcto e adequado relativamente a QS*
para termos de processo sobre Y,q+, € tal que TP é uma sua restrigéo.

No que se segue (v. quadro IV) Proc*(X) é o conjunto de todos os ter-
mos de processo sobre ¥+

Definigdo 3.7 — Seja p:E*TProc(X) — Proc*(X) uma aplicagdo 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), we,p) = p, e
b) para todo o eeE, para todo o peTProc(X) e para todo o se E*,
u(es,p) = leu(s,p).

Definicdo 3.8 — Seja o:E™xTProc(X) — Proc*(X) uma aplicagdo 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), o(e,p) = p, e
b) para todo o eeE, para todo o peTProc(X) e para todo o seE*,
o(es,p) = e.u(s,p). ,

A tradugdo pode ser efectuada indutivamente recorrendo as regras do
quadro 1V:

QUADRO IV
Tradugao
stop,, Iy stopy
Xy —T> Xy
tel.p Iy oleTp)
p+q N T(p) + Tq)
px.p Iy wxTip)

O calculo de processos deterministas concorrentes com transacgbes pode
ser logrado através de um procedimento sistematico em trés etapas: a) uma
tradugdo de <Z;p, TP > para <X¥,5QS> (em <X,o+QS+>); b) redugéo
equacional do simbolo de composicdo empregando o sistema QS*, e ¢) uma
retradugao (simbdlica ou meta) para <X.;5 TP>. A retradug@o simbdlica € in-
tuitivamente definida apenas para os termos relevantes e apresentada no
quadro V. A Ultima regra é dependente do contexto (relembre que temos es-
tado a usar simbolos do aifabeto latino para denotar transacgdes).

QUADRO V
Retraducgao
stop A sto
7] - Py
X, A X,
U KilN U
a.p ﬂ; 1al.R(p))
p+q Ay R+ R
px.p By wxR(p)
lel.R(la. p) F'% leal.R(p)
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Vamos agora exemplificar o calculo: o termo de processo obtido por con-
corréncia dos termos labcl. stoppa b.c) © lal. lel. IA. Stop, e 5y tem requisitos
transaccionais aebc e aebfc inter alia. Omitindo os subtermos stop, a expan-
sdo completa é:

l—qg+ labcl 1l lal. lel. If
= labcl. lel. If. + labecl. Ifi + labefcl + laebfcl + laebcl. . + laebfcl

Outro exemplo, agora de roll-back. numa situacéo de impasse apds
envolvimento num primeiro evento comum:

l-qs+ 1abl. stop, , 5 11 lal. ldl. stopg, p, o = Stopy, 4

A expansdo completa € conduzida do modo seguinte:

=a. 1b. stop(, i Il & d. stop, ;4
=a. (Ib. stopy, j, 5 11d. stopy, 5, 4)
=a. aborty, , 4

= stop{a,b,d}

Concluimos esta secgdo enunciando, sem provar, a correcgdo e adequa-
¢édo de TP:

Proposicdo 3.9 — Quaisquer que sejam os termos de processo p,
gecTProc(X), -rp p<qgse l=yp p< q.

Prova: E essencialmente uma consequéncia de QS* ser redutivo relativa-
mente a QS. Techicamente a prova segue 0S MesSMOS passOsS que a prova
correspondente a QS apds escolha de um conjunto conveniente de termos
normais.

4 — Requisitos infinitarios — modelo ©wQS

Como vimos, a existéncia de termos de processo abort;, reveste-se de
especial significado no contexto da paralelizagdo de requisitos transaccionais,
constituindo uma ferramenta equacional para roll-back. Porém, abort né&o s6
€ 0 mais pequeno processo da ordem parcial completa QS,, como acontece
ser ponto fixo da equagdo Ax,,. le. x;, 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 € que a composicdo de dois
processos passivamente guardados pode ser redutivel a abort:

pux. moeda. !choc - x Il ux. Imoeda choc. x = abort

Do ponto de vista da implementa¢do de termos de processo com requisi-
tos transaccionais nada temos a perder com este facto, ja que as transac-
¢bes sdo essencialmente finitarias.

Vamos apresentar um dominio, que permita capturar a seméntica de sis-
temas com requisitos de actividade infinitarios, incluindo a possibilidade de
comportamento infinito.- Nesta extensdo do dominio seméntico QS é possivel
trabalhar com termos de processo do tipo abort;, 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 possiveis compu-
tacdes sobre um determinado alfabeto. O novo dominio sera denotado por
0QS.

Esta secgdo é dedicada aos processos @S, apresentando-se também
um novo sistema formal. Voltamos a fixar um alfabeto contdvel E. Seja A
= EU{t, 1}, onde Ldenota pausa e 1t evento interno.

Definicdo 4.1 — A assinatura dos processos deterministas com requisitos
infinitarios € T ns = Tpas Uieas VEieass Onde X qs0 = {aborty, stop, run;
Ue P{(E)}, T 051 = {6 ee E}leecE} @ X n° = {+li}.

O conjunto dos termos recursivos sobre ¥ o5 com varidveis em X deno-
ta-se por Rec nq(X).

O alfabeto de um termo pe Rec,qg(X) define-se indutivamente do modo
seguinte: a) alf(abort) = alf(stop) = alf(run;) = alf(x,) = U; b)
alf(e.p) = alf(le.p) = {e}uali(p); c) alfi(p + q) = alf(p Il q) = alf(g), e d)
alf(ux.p) = alf(x)uwalf(p).

Os subtermos definem-se mutatis mutandis como anteriormente.

Definigdo 4.2 — Um termo p de Rec ,g(X) diz-se guardado se em todo o
subtermo recursivo ux.q de p toda a ocorréncia livre de x em g, ocorre num
subtermo da forma e.r ou le.r de q.

Definicdo 4.3 — Um termo de processo é um termo p em Rec ,g(X) que
satisfaz as seguintes dependéncias de contexto: a) p é guardado; b) todo o
subtermo e.q ou le.q de p satisfaz ee alf(g); ¢) todo o subtermo g+ rde p
satisfaz alf(qg) = alf(5), e d) todo o subtermo ux.p de p satisfaz alf(x) = alf(g).

Seja @wProc(X) o conjunto de todos os termos de processo, foProc(X) o
conjunto dos termos de processo (sintacticamente) finitos e cwProc(X) o con-
junto de todos os termos de processo fechados.

A seguir apresentamos o dominio seméantico QS =<| 0wQS|
S was2es > Mas, primeiro, temos de introduzir alguns conceitos topoldgicos.
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Para todo o conjunto E, seja Ew o conjunto das sucessdes de elementos de
E. Uma sequéncia <ug, U, Uy, ...> de sucessbes em E® converge para uma
sequéncia u em E® se para todo m <0 existe n = 0 tal que wmé u,J«m para
todo / 2 n. Neste caso definimos lim u; = w.

Seja v um elemento de E® e L um subconjunto de E¥. Dizemos que-u é
um ponto de acumulagdo em L se existe uma sequéncia u; em L tal que lim
u;=u. O conjunto L diz-se fechado se L contém todos os seus pontos de
acumulagdo. O fecho para limites de L, denotado por L, consiste em todos os
pontos de acumulagao de L.

E trivial verificar que a classe de todos os conjuntos de sucessdes fecha-
dos & fechada para unibes finitas e intersecgbes arbitrarias.

Retomemos o exemplo da maquina de vendas:

MAQUINA = HX(moeda, chocy Moeda. IchoC. X(moeda, choc}

cuja semantica pode, agora, ser dada em termos de sequéncias infinitas.
Algumas sequéncias de comportamento possivel sdo dadas pela expresséo
reguiar (L* moeda L* choc L*)* 1®, Esta expressdo denota um conjunto aber-
to. Por exemplo, a sequéncia An. se par(n) entdo moeda se ndo choc é com-
portamento limite também possivel.

Definigao/Proposigéo 4.4 — A dlgebra 0QS = < 0QS | £ qe2,qs> tem 0s
seus elementos definidos como segue:

| @QS | = {<EL>: Ec2(E) e Le AE¥)}
<El> <o <E'L>se E= E'e LC L’
Tos = {abort, g5 stop,Js run S Ue P{E)Ufe.yqs. 16 Bluf+ s llogs)

abort, s : —~ QS| abort, ¢ = <U 2>
stop, &5 : — lwQS! stop,, s = <U,{L9}>
run,gs : — 1oQs! run, g = <U,(Uu{7,1)®>
le.,qs © 10QSI-wQS] le.,osl<U,>) = <{e}uU,L%{es: sel}>
e.,0s : |0QS-10QS| e.,0s<UL>) = le. od<U.L>) + stop, g

+0Qs * lwQS| |wQSI-wQS +mQS(<U,L>,<U’,L$) =<ULULuL’>
Hpos & 10QS! l0QSI=1wQS il ng(<U,L>,<U L) = <UVULIL>

LI} L’ = {oe(UuUU{LT))*: ol(Uu{l}leL e
ol (U{L,7})e L)udivergéncias

onde divergéncias é o conjunto vazio excepto quando uma das componentes
da composicdo é o processo run. Neste caso, se p ndo é aborta,f(p), entéo
run, Il p = FUN L aif(p): Tecnicamente, conseguimos a validade deste axioma
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equacional a custa do elemento t (dai que run ja ndo é um processo
determinista). Seja ¢ = Uu{L,7} e @' = UU{L 1}k

divergéncias

{s;0: se(uuu)*, ce{uuu)? e
(slun®el e Ao’ u® sluio’el’) ou (slu;t®el’ e Io'e @ sluc’el)}

A ordem parcial de actividade estrita introduz-se do seguinte modo:
<El> < <F,l'>se E=F, pc(l) =pc(l) e 'S L

onde <E,L> £, <E’L*> se 1&: <E,[> é menos activo que <E’,L>. Note-se que
a ordem parcial se encontra invertida quando comparada com < introduzida
na secgdo 2.
Em ©QS a semantica do termo de processo RELOGIO = WXicy MiC. Xptigy
é {ue {Ltic}®: wltic = tic®}, como era desejado. De facto é a mais pequena
solugéo da equagéo tic. g Xtic} = Xnticn- Mas {ue{L,tic}*: wltic = tic®} ndo é
solugéo da equagéo tic. qg Xticnticn @ mais pequena solugdo é {L,tic}®.
Note-se que o fecho topolégico corresponde ao fecho para prefixos.
De facto, se as sequéncias de (L* moeda L* choc L*)* L® se contam entre
os tragos quiescentes da maquina, entdo no fecho também temos as sequén-
cias:
Uy = moeda choc L°
u; = moeda lchoc 1¢
U, = moeda llchoc L®
uz = moeda 1l1lchoc 1®

u, = moeda 1" choc 1®
lim v = moeda L®

Proposigéo 4.5— 0O temo < | ®QS 1 <, qs3,q5> € um dominio-X g
isto €, <wQS;,< qs> € uma ordem parcial completa e todas as fungdes em
Y05 S80 continuas.

Prova: Para cada U, ®QS, esta parcialmente ordenado por < g O €le-
mento inicial € o processo runwgs. a) <wQS,<,qs> € uma ordem parcial com-
pleta: seja C um conjunto orientado de processos em wQS,, o limite de C é
0 processo, lim qs C = <Unp - ©(P)>. b) Néo oferece dificuldade provar a
continuidade das fungGes em X o

Listamos no quadro vi a axiomatizagdo de ®QS na suposi¢éo de que a= b
sempre que a e b surgem no mesmo axioma-esguema.
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A correcgdo de cada um dos axiomas especificos é rotineira, isto &, se
I~oas P < g entdo I= 45 P < g, quaisquer que sejam 0s termos de processo
p € g. O combinador | é igualmente redutivo. Porém, o dominio semantico ja
nao é gerado (sobrejectividade). S6 uma extensdo da sintaxe de modo a con-
templar o ndo determinismo (temos ja as divergéncias) possibilitard recuperar
a sobrejectividade. Desconhecemos ainda se o sistema formal é adequado re-
lativamente a wQS, para termos em cwProc(X), embora conjecturemos que
sim.

Conjectura 4.6 — Quaisquer que sejam o0s termos p e g em cfoProc(X),

se l=,qs P < g, entdo - o5 P < q.

QUADRO Vi

Axiomatizagao QS

Estrutura
Xy+xy = Xy ®QS,
Xy+Yy = Yu+Xy 0Qs,
Xyt Wu+zy = y+y)+2zy 0QS;,
Xy + aborty, = xy, 0QS,
Xy +ung = qung 0QS;
la(xy+ yy) = laxy+lay, @ QS;
Reticulado -
rung £ xy < abort, 0QS,
Roll-back
laabort, = abort, ., ®QS,
Actividade
laxy +stopy g = axy 0QS,
Paralelismo
W+ zpllxy = wilxy+zy0l xy wQ@S,,
xyllyy = wliixy w@S,,
X, Ii abort,, abort; 0QS,,
xyllruny = rungy,, se x # abort ®QS;,
la.x, Il stopy, | @ = lalxy !l stopy, (a)) 0QS;,
taxy Il stopy iy = aborty,y g ®QS;5
axy\ 1. Yyyg = laby, gy lHbyy, )
+ b (laxyy g I Yy ) ©QS8,¢
Xy DY yyg = @Mty uan; ®QS,,
axy i 1Mbyyy (g la. (X 1 0V (a) ©Q8,g
lax g llay, = lalqll y) 0QS,4
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5 — Conclusoes

Introduzimos um modelo de processos sequenciais com requisitos de
animagéo no paradigma da intercalagdo. Os requisitos de animagéo explicam
por que raz&o um processo se envolve expontaneamente nalgumas acgdes e
noutras ndo. A ideia basica consiste em remover da seméntica de tragos tra-
dicional a condicdo de fecho para prefixos: um traco s pertence a seméntica
A de um dado processo se o estado apds a execugdo de s é quiescente, isto
é, é um estado no qual o processo ndo estd compelido a execugédo de ne-
nhuma acgdo. A composicdo paralela de requisitos de animagéo foi caracteri-
zada através de uma axiomatizagdo correcta e adequada e reflecte o facto de
que ndo é possivel intercalar um evento nao expontaneo entre dois eventos
expontaneos contiguos sem primeiramente o activar.

Em seguida, aplicamos esta teoria ao estudo de processos com requisi-
tos transaccionais. Para este fim, introduzimos uma linguagem conveniente de
termos de processo com transacgdes e um mecanismo de tradugdo desta lin-
guagem para a linguagem dos termos de processo com requisitos de anima-
¢do. Reciprocamente, foi possivel mostrar que quase todos os processos com
requisitos de animag&o tém retradugdo para termos de processo com requisi-
tos transaccionais. Através de uma técnica de tradugao/retradugao, aplicAmos
a teoria (in)equacional ja usada para compor termos de processo com requi-
sitos de animagdo a composi¢cdo de termos de processo com transacgdes,
obtendo assim uma teoria de sincronizagdo de transacgdes.

Porém, néo é facil capturar no modelo proposto processos com requisitos
de animagao infinitos, tal como no relégio denotado por:

RELOGIO = HXic)- ltic. Xitic)

porque ndo ha sequer um trago em f{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 tragos. Mas os
termos de processo recursivos activamente guardados ndo podem ser repre-
sentados deste modo. O RELOGIO tem de executar uma «transacgao» infini-
ta que ndo pode ser cometida; deste modo, o conjunto dos tragos quiescentes
€ vazio. De modo a capturar os cometimentos infinitos juntdmos sequéncias
infinitas (de modo a que o RELOGIO com o cometimento recursivo tic é o
processo <{tic},{tic®}>).

A extensdo das assinaturas serd alvo de investigacdo 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 é um requisito de animagdo de p (que re-
flecte o operador modal F da Iégica temporal). Este tipo de extensfes da te-
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oria equacional dos processos com requisitos de animagéo serd o ponto de
partida para estabelecer a ponte entre a logica temporal e a l6gica equacional
com recursividade. Pensamos investigar um esquema de transformagao de uma
I6gica para a outra de modo a providenciar um mecanismo de construgdo de
termos de processo a partir de especificagdes temporais por aplicagdo do
«principio da programagac transformacional» advogado pelo Projecto de Mu-
nique CIP (Bauer et al, 1985; Bauer et al, 1987) e no livro de Olderog (Olderog,
1991).
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