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Imaginar uma linguagem significa imaginar uma forma de vida.

L. Wittgenstein
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Resumo

Esta dissertacao define RETOOL, uma légica de acoes dotada de um operador
para denotar condigoes necessarias e pés-condicoes das agoes de um sistema de
transigdo temporizado (uma extensdo do formalismo de sistemas de transigao
cujo objetivo é modelar sistemas computacionais reativos/concorrentes de tempo
real). Uma semantica para RETOOL é apresentada e comparada com propostas
anteriores. Uma axiomatizacdo adequada é fornecida, com provas detalhadas

de correcao e completude fraca.

Abstract

This dissertation defines RETOOL, an action logic featuring an operator to
denote necessary conditions and postconditions of actions in a timed transi-
tion system (an extension of the formalism of transition systems meant to
model real-time reactive/concurrent computational systems). A semantics for
RETOOL is presented and compared to previous proposals. An adequate ax-
iomatization is given, along with detailed correctness and weak completeness

proofs.
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Capitulo 1

Introducao

O termo “concorréncia” diz respeito a sistemas de agentes multiplos que interagem
uns com os outros. Sistemas computacionais concorrentes tém sido o alvo de estudo de
diversos pesquisadores nas tultimas décadas. As nocoes de sistemas reativos e sistemas

de tempo real aparecem frequentemente neste estudo.

A dificuldade de projetar sistemas desta natureza usando métodos convencionais
de engenharia de software faz com esta seja uma &area rica em oportunidades para
aplicacao de métodos formais de desenvolvimento de sistemas. Diversos modelos
matematicos tém sido propostos para descrever os fenomenos que ocorrem na com-
putagao concorrente/reativa/de tempo real. Ferramentas baseadas nestes modelos

matematicos tém sido propostas para especificar e verificar software.

Entre os formalismos usados para a especificacao e verificacao de sistemas, des-
tacam-se algumas logicas especiais, cujas caracteristicas as tornam adequadas para
raciocinar sobre modelos matematicos de computacao concorrente. Entre estas logicas,

destacam-se as variedades de Logica Dinamica, Légica de Acoes e Logica Temporal.

O objetivo da presente dissertacao é apresentar uma nova logica de acoes para



raciocinar sobre um destes modelos matematicos: o modelo de sistemas de transicao

temporizados ([11]).

O capitulo 2 apresenta uma classificacao dos sistemas computacionais, esclare-
cendo o relacionamento entre reatividade e concorréncia e destacando os sistemas
reativos/concorrentes de tempo real, que nossa légica pretende modelar. Uma abstra-
¢ao inicial é proposta, para definir as caracteristicas de sistemas reativos/concorrentes

relevantes para este trabalho.

O capitulo 3 introduz o modelo matematico dos sistemas de transi¢ao, explicando
como podemos usa-los para representar o comportamento de processos ou sistemas
de processos. Como é o caso com muitos dos modelos formais de concorréncia, o
modelo dos sistemas de transi¢ao é estendido para incluir caracteristicas de sistemas

de tempo real, dando origem aos sistemas de transicao temporizados.

O capitulo 4 define a légica de agoes RETOOL (REal-Time Object-Oriented Logic
— uma referéncia ao objetivo maior de raciocinar sobre sistemas de tempo real orien-
tados a objeto), cujas caracteristicas a tornam adequada para lidar com modelos de
sistemas reativos de tempo real, incluindo informacgoes como condi¢oes necessarias,
pos-condicoes e restricoes de tempo para a execucao de acoes. Definida uma semantica
formal para RETOOQOL, em termos de sistemas de transicao temporizados, é apresen-
tada uma axiomatizacao adequada, com provas detalhadas de correcao e completude

fraca.

Por fim, o capitulo 5 traca conclusoes e relaciona trabalhos futuros.



Capitulo 2

Sistemas Computacionais

Este capitulo apresenta algumas consideragoes informais sobre sistemas computa-
cionais e discute critérios que podem ser utilizados para classificar tais sistemas se-
gundo sua natureza. Uma visao abstrata de sistemas reativos é construida para servir

de base aos formalismos apresentados nos capitulos subsequentes da dissertacao.

2.1 Tipos de Sistemas Computacionais

2.1.1 Sistemas Transformacionais

A visao “classica” de um sistema computacional é a de um processo que ¢é invocado
pelo usuario, recebe um conjunto bem definido de dados, executa determinadas ope-
ragoes sobre eles e retorna ao usuério os resultados desejados. Pode-se dizer que um

sistema deste tipo transforma os dados de entrada nos dados de saida.

Por exemplo, programas que leem um arquivo de entrada, processam seu conteido

e geram um arquivo de saida ao fim de sua execucao se enquadram nesta categoria.



Programas executados na modalidade “batch”, em geral, sao exemplos de sistemas

transformacionais.

Para que um sistema seja considerado transformacional, basta que seu comporta-
mento possa ser modelado matematicamente como uma fungao dos naturais para
os naturais: os dados recebidos pelo sistema durante sua execucao formam uma
sequéncia finita; independentemente dos tipos dos dados envolvidos, esta sequéncia
pode ser traduzida para um numero natural com a utilizacao de uma codificacao
apropriada. Se a execucao do sistema terminar, a sequéncia de seus resultados serd

finita, podendo ser igualmente codificada para um nimero natural.

Alternativamente, um sistema transformacional pode ser visto como uma fungao
que mapeia estados iniciais para estados finais, onde, por “estado”, pode-se entender
um conjunto de valores de dados (os valores das variaveis manipuladas pelo sistema).
No caso nao-deterministico, onde um sistema pode possuir mais de um estado inicial
e/ou mais de um estado final, o comportamento do sistema pode ser visto como uma

relacdo entre estados iniciais e estados finais.

Técnicas para o estudo do comportamento de sistemas transformacionais envolvem
o uso de formalismos desenvolvidos e estudados desde a década de 1960, como Ldgica
de Hoare [12], por exemplo. As questoes de maior interesse relativas a um sistema
transformacional, que estas técnicas tencionam tratar, sdo sua corre¢ao parcial (se a
execucao do sistema termina, os resultados sao os esperados em funcao dos dados de
entrada?) e sua corregdo total (a execucao termina e os resultados sao os esperados

em funcao dos dados de entrada?).

2.1.2 Sistemas Reativos

Sistemas que nao se prestam a caracterizacao transformacional sao denominados

reativos. Um sistema reativo, embora possua estados iniciais bem definidos, geral-
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mente € projetado para que sua execucao jamais termine, nao fazendo sentido, entao,
falar em estados finais. O comportamento de um sistema deste tipo consiste em
respostas — reagoes — a eventos e requisicoes do seu ambiente (composto pela com-
binagao de diversos elementos, entre os quais o usuario, o sistema operacional, outros

processos com os quais o sistema pode interagir durante sua execucao etc.).

Alguns exemplos comuns de sistemas reativos sao programas de controle de pro-
cessos, sistemas operacionais, protocolos de redes e sistemas de reserva de passagens

aéreas.

Nao havendo a nocao de estado final, as técnicas usadas para formalizar o compor-
tamento de sistemas transformacionais geralmente nao se aplicam a sistemas reativos.

Nestes sistemas, as perguntas que devem ser tratadas sao, por exemplo:

e Toda requisigao feita pelo usuério (ou por algum outro elemento com o qual o

sistema interage) é atendida em algum momento?

e Toda reacao observavel do sistema corresponde a uma requisicao feita anterior-

mente?

e O sistema estd sempre pronto a atender uma requisicao qualquer, ainda que nao

imediatamente?

Para raciocinar sobre questoes deste tipo desenvolveram-se os formalismos apre-

sentados nos préximos capitulos desta dissertacao.

2.1.3 Sistemas de Tempo Real

Um sistema — seja ele transformacional ou reativo — pode ser projetado para satis-

fazer restrigoes sobre o tempo decorrido entre uma entrada e uma saida (ou entre



uma requisi¢ao e o seu atendimento) durante sua execugao. Neste caso, o sistema é

denominado de tempo real.

Exemplos tipicos de sistemas de tempo real sao programas de controle de usinas
nucleares, programas de controle de voo e sistemas de monitoramento de pacientes

em hospitais.

Alguns sistemas de tempo real sao executados em situacoes onde a nao-satisfagao
das restricoes de tempo pode levar a sérios prejuizos de ordem material, ou mesmo
a perdas de vidas humanas. A complexidade do ambiente com o qual um sistema
reativo precisa interagir, combinada com as restrigoes de tempo que o sistema deve

satisfazer, torna a verificacao destes sistemas crucial e de elevada dificuldade.

Os formalismos para o estudo de sistemas de tempo real sao relativamente recentes,
e consistem geralmente de versoes modificadas de formalismos desenvolvidos para o
estudo de sistemas reativos e/ou concorrentes sem restrigoes de tempo. Alguns deles

também serao abordados nos proximos capitulos desta dissertagao.

2.1.4 Sistemas Concorrentes e Distribuidos

Sistemas concorrentes sao aqueles que consistem de diversos componentes, denomina-
dos processos, cuja execugao conjunta caracteriza o comportamento do sistema como
um todo. Os processos podem ser executados alternadamente, compartilhando a
memoéria e os recursos de um sistema operacional multitarefa em uma unica CPU.
Um escalonador se responsabiliza por alocar o tempo de CPU para os processos. Este

esquema de execucao € denominado multiprogramacao.

Alternativamente, os processos podem ser executados simultaneamente em CPUs
diferentes (possivelmente situadas em locais distantes uns dos outros), trocando men-

sagens entre si. Este esquema de execucao é denominado multiprocessamento.



No caso geral (uma CPU ou miltiplas CPUs), o sistema é considerado concorrente;

no caso especial envolvendo miiltiplas CPUs, o sistema é dito distribuido.

2.1.5 Reatividade x Concorréncia/Paralelismo

Na literatura, é comum o uso indiscriminado dos termos “reatividade” e “concorréncia”
para denotar a caracteristica principal de um tnico tipo de sistema. A identificacao da
classe de sistemas reativos com a classe de sistemas concorrentes pode ser justificada

através dos seguintes argumentos:

e Na formalizacao de um sistema reativo, o ambiente com o qual o sistema in-
terage durante sua execucao deve ser levado em consideracao. Mesmo que o
sistema reativo consista de um tinico processo, o ambiente constitui um elemento

adicional, e sua inclusao no modelo caracteriza uma situacao de concorrencia.

e Um sistema concorrente é composto de processos que interagem entre si e com
a plataforma de execucao subjacente. Sendo assim, cada um destes processos,
separadamente, é um sistema reativo. No estudo de sistemas computacionais,
¢é altamente desejavel adotar um ponto de vista composicional, segundo o qual
os componentes de um sistema sao encarados como sendo da mesma natureza
que o sistema como um todo. Assim, como os processos de um sistema concor-
rente possuem um carater reativo, o sistema como um todo também deve ser

considerado reativo.

2.2 Uma Abstracao para Sistemas Concorrentes

A caracteristica principal de sistemas reativos/concorrentes que desejamos capturar

na abstracao que vamos apresentar (ver [3]) é o paralelismo: a simultaneidade da



execucao de dois ou mais processos. No entanto, somos obrigados a levar em con-
sideracao o préprio conceito de concorréncia que adotamos acima, segundo o qual
a execucao intercalada de processos na CPU tnica de um ambiente de multipro-
gramagao, embora nao seja verdadeiramente paralela, também pode ser considerada

como concorrente.

Nesta segao, veremos como as duas modalidades de concorréncia (multiprogramagao
e multiprocessamento) sao tratadas nesta abstragao. Na verdade, um sistema reativo
executando em um ambiente multiprogramado sera modelado exatamente da mesma
forma que um sistema composto pelos mesmos processos executando em multiplos
processadores. Ou seja, esta abstracao nao faz distincao entre o paralelismo ver-
dadeiro de multiplas CPUs e o paralelismo simulado pela execucao alternada de pro-

cessos em uma tnica CPU.!

2.2.1 Sequéncias de Execucao

Um processo de um sistema reativo/concorrente ¢, basicamente, um programa se-
quencial; i.e., uma sequéncia de instrugoes executadas uma de cada vez, em uma
ordem bem definida. Como existem outros componentes no sistema, porém, a ex-
ecucao sequencial de um processo pode ser afetada pela execugao de outro processo:
se o ambiente for multiprogramado, um processo pode ser interrompido para que
a CPU seja cedida a outro processo; se o ambiente for multiprocessado, processos
executando simultaneamente podem alterar valores de varidaveis compartilhadas, ou

trocar mensagens entre si.

Por exemplo, sejam P, e P, dois processos de um sistema reativo/concorrente.

Digamos que o processo P, seja um programa simples, consistindo apenas das duas

'Desde que questdes de tempo real nio estejam envolvidas, caso em que a diferenca entre multi-

programacao e multiprocessamento se torna relevante.



instrucoes iq; € 742. O processo P, também é composto de duas instrucgoes: 7, € ipo.

Analisemos o caso em que P, e P, sao executados em um ambiente multitarefa.
O sistema reativo/concorrente resultante desta composicao é denotado por P, ||| P
(ver [13]). E facil ver que, se nao houver restrigdes adicionais sobre as execugoes, as

instrugoes de P, e P, s6 poderao ser executadas pela CPU tnica nas seguintes ordens:

® U4l 002, Upls Ip2
® 141, %p1, La2, 1h2
® Gu1, 701,152, La2
[ ibla Z.al, Z.an iaQ
[ ] 'iblu ialy ia?y Z'112

® Up1, %2, %aly La2

Estas seis alternativas sao as possiveis sequéncias de execugao do sistema P, ||| P,.
O conjunto de sequéncias de execucao representa os comportamentos potenciais do
sistema, uma vez que nao € possivel prever, a principio, qual das sequéncias ocorrera

em uma execucao especifica.

Passemos ao caso em que os processos P, e P, sao executados simultaneamente
em processadores diferentes, situagao denotada por P, || P, (ver [13]). Aqui, dada
uma instrucao qualquer i, do processo P, e uma instrucao qualquer i, do processo

Py, duas situacoes sao possiveis:

1. A instrucao i, tem sua execucao iniciada e terminada antes do inicio da execugao

da instrucao i;

2. Em algum momento, as instrucgoes i, e i, estao sendo executadas simultanea-

mente.



A situacao 1 corresponde ao trecho de sequéncia de execucao i,,17,. Se desejar-
mos representar o comportamento de um sistema reativo/concorrente apenas por

sequéncias de execucao, a que trecho de sequéncia corresponderia a situagao 27

A resposta envolve uma suposicao adicional: a de que o efeito da execucao si-
multanea das duas instrucoes i, e i, € o mesmo que o efeito da sequéncia i, 7, e que

o efeito da sequeéncia 1y, 7.

Se esta suposicao for verdadeira, a situacao 2 acima correspondera aos trechos de
sequéncia de execugao i4, 1, € 1y, 1,. Mas esta suposicao é razoavel no que diz respeito

a sistemas computacionais?

Se as instrucoes i, e i, nao afetam nenhum objeto compartilhado pelos processos
P, e P,, como variaveis compartilhadas ou recursos do sistema operacional, a execugao
de uma das instrucoes nao afetara de forma alguma a execucao da outra, e o efeito
final serda o mesmo, independentemente da ordem de execucao ou da simultaneidade.

A suposigao sera verdadeira.

Se, por outro lado, as instrucoes i, e 7, tentam acessar um objeto compartilhado,

situagoes indesejaveis podem ocorrer, como mostra o seguinte exemplo:

Seja i, a instrucao x := x + 1esejai, ainstrucaox := x - 1. Suponhamos que
o valor inicial da varidvel compartilhada x seja 0. Claramente, ao final de qualquer

uma das duas sequéncias de execugao i, € 1y, i, 0 valor de x permanecerd 0.

No entanto, cada uma das duas instrucoes pode precisar ser traduzida para duas
ou mais instrugoes de méaquina para ser executada pela CPU em questao. Digamos

que a instrucao x := x + 1 seja traduzida para

al. LOAD AC, X

a2. ADD AC, 1
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a3. ©STORE X, AC

e a instrucao x := x - 1 para

bl. LOAD AC, X

b2. SUB AC, 1

b3. STORE X, AC

Digamos, ainda, que, durante a execucao simultanea dos dois conjuntos de instru-

¢oes em duas CPUs diferentes, as instrucgoes sejam executadas na seguinte ordem:

al, a2, bl, b2, b3, a3

Neste caso, o valor de x ao final da sequéncia sera 1, e nao 0. A diferenca advém do
fato de que cada instrucao original foi decomposta em trés instrucoes de maquina, e a
intercalacao se deu, na verdade, entre estas instrugoes mais simples. Para que isto nao
ocorra, devemos estipular que as sequéncias de execugao contenham apenas instrucoes
atomicas — aquelas que nao podem ser decompostas em instrugoes mais simples ou que,
caso possam ser decompostas em sequéncias de instrugoes mais simples, estas devem
ser tais que sua execugao nao possa ser interrompida ou intercalada com nenhuma

outra instrugao.

No exemplo, se a instrucao x := x + 1 fosse traduzida para inc x e a instrugao
X := x - 1 para dec x, e se inc x e dec x fossem executadas atomicamente pelos
processadores em questao, restaria determinar qual seria o efeito sobre a variavel x
da execugao simultanea destas duas instrugoes atomicas. Devido a propria natureza
digital dos processadores e das células de memoria, a tentativa de acesso simultaneo
a variavel x seria resolvida pelo hardware de modo a satisfazer nossa suposicao: se as
instrucoes forem atomicas, o efeito serda o de uma execucao intercalada. Algo andlogo

ocorre com instrugoes que tentam acessar dispositivos de entrada e saida ou canais
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de comunicacao entre processos.

Em vista do que foi discutido até este ponto, portanto, os comportamentos poten-
ciais de um sistema concorrente/reativo (seja em um ambiente multiprocessado, seja
em um ambiente multiprogramado) sao representados pelo conjunto de sequéncias
de execucao formadas pelas intercalagoes das instrucoes atomicas dos processos que

compoem o sistema.

2.2.2 Fairness

Na realidade, porém, nem todas as intercalacoes de instrugoes atomicas podem ser
aceitas como comportamentos possiveis de um sistema reativo/concorrente. Algumas

nao correspondem ao que ocorre na pratica.

Em um sistema multiprocessado, nenhum processador é tao lento a ponto de nao
executar nenhuma instrucao enquanto infinitas instrugoes sao executadas pelos outros
processadores. Analogamente, em um sistema multiprogramado, o escalonador jamais

mantém esperando indefinidamente um processo que esteja pronto para ser executado.

Isto nos leva a exigir que, para todo processo de um sistema reativo, qualquer
que seja um dado ponto de uma sequéncia de execugao, sempre haja um ponto pos-
terior onde uma instrucao do referido processo seja executada. Esta propriedade é

comumente denominada fairness.?

Assim, estipulamos que o comportamento potencial de um sistema reativo é re-
presentado pelo conjunto das sequéncias de execucao de instrucoes atomicas que sa-

tisfazem a propriedade de fairness.

2Esta é, obviamente, uma conceituacdo informal de fairness. Uma definicio mais precisa serd

fornecida no proximo capitulo, onde, alids, tipos diferentes de fairness serao considerados.
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2.2.3 Propriedades Interessantes de Sequéncias de Execucao

Dizer que um sistema reativo satisfaz uma dada propriedade equivale a dizer que
todas as sequéncias de execucao que representam seu comportamento e que obede-
cem a condicao de fairness satisfazem tal propriedade. Geralmente, as propriedades

interessantes de sistemas reativos sao divididas em dois tipos:

e Propriedades de safety: aquelas que estipulam que uma dada situacao deve
ocorrer em todos 0s pontos da sequéncia de execugao. O termo “safety” se deve

a idéia de que o sistema deve sempre estar em um estado seguro.

e Propriedades de liveness: aquelas que estipulam que uma dada situacao deve
ocorrer em algum ponto (presente ou futuro) da sequéncia de execugao. O termo

“liveness” se deve a idéia de que o sistema deve mostrar “algum sinal de vida”.

Geralmente, no estudo do comportamento de um sistema reativo, h4 um interesse
b 9
conjunto nos dois tipos de propriedades, pois um sistema pode facilmente ser seguro

sem satisfazer propriedades de liveness, ou exibir liveness sem ser seguro.

Um exemplo comum de propriedade de safety é a exclusao mitua: determinados
grupos de instrugoes nao podem ser intercalados em uma sequéncia de execucao, o que
equivale a dizer que um grupo de instrugoes deve sempre ser executado completamente

antes que outro grupo seja executado.

Um exemplo direto de propriedade de liveness é exatamente a propriedade de fair-
ness mencionada na subsecao anterior: para cada processo, em algum ponto presente
ou futuro da sequéncia de execucao do sistema, uma instrucao do processo deve ser
executada. Outro exemplo de propriedade de liveness é a de que cada requisicao feita

ao sistema deve ser atendida em algum momento futuro.

13



2.2.4 Sequéncias de Estados

Alternativamente, podemos pensar nos estados da memoria durante a execugao de
um processo. Estipulamos que o estado do processo em um dado instante consiste
dos valores das variaveis manipuladas pelo processo, mais o valor do ponteiro de

instrucao, i.e., a posicao da préxima instrucao a ser executada pelo processo.

Quando varios processos compoem um sistema, introduzimos o conceito de estado
global do sistema: em um dado instante, o estado global do sistema é composto pelos

estados correntes dos processos que o compoem.

Quando raciocinamos em termos de estados, as instrugoes sao vistas como o-
peradores de mudanca de estado. A cada sequéncia de execugao corresponde uma

sequencia de estados, e vice-versa.

Por exemplo: suponhamos que as execucoes dos processos P, e Py, se iniciem, res-
pectivamente, nos estados s,; e sy (chamados de estados iniciais), e que as instrugoes

dos processos provoquem as seguintes mudancas de estado:

141 muda o processo P, do estado s,; para o estado sgs.

142 muda o processo P, do estado s,s para o estado s,3.

1 muda o processo P, do estado s, para o estado sps.

ipo muda o processo P, do estado sy para o estado sp3.

Compondo o estado do sistema a partir dos estados dos processos, temos que o

estado global inicial pode ser descrito por (Sq1,sp1). A sequéncia de execugao
Tals Ub1, 162, La2
corresponde, entao, a sequéncia de estados globais
(SatsS61), (Sa2, 561); (Sa2, S62), (842, S83), (Sa3; Sb3)
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Os modelos formais de sistemas reativos apresentados no préximo capitulo se ba-
seiam nos conceitos de estado global e de sequéncias de estados, mas a correspondéncia

com sequéncias de execucao, ilustrada no exemplo, é direta.
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Capitulo 3

Modelos Formais de Sistemas

Reativos

Uma vez abstraidas as caracteristicas de sistemas reativos que desejamos estudar,
0 passo seguinte consiste na definicao dos objetos formais que servirao de modelos
para os sistemas em questao. Este capitulo apresenta uma selegao (de forma alguma

exaustiva) de modelos formais, variando do abstrato para o concreto.

3.1 Modelos Concretos x Modelos Abstratos

Embora o comportamento de um sistema reativo seja uma nocao abstrata, o sistema
em si pode ser representado por objetos dotados de uma existéncia concreta, como o
cddigo-fonte dos programas, por exemplo. Dentre as diversas maneiras de represen-
tar um sistema reativo, convencionou-se considerar como modelos concretos aquelas
representacoes que estao mais préximas destes objetos concretos, e como modelos
abstratos aquelas representacoes que se distanciam deles. Obviamente, esta nao é

uma classificagao precisa ou rigorosa. Para nossos propdsitos, basta ter em mente
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que os modelos concretos e os modelos abstratos carregam a mesma informagcao so-
bre o sistema reativo que eles representam; é apenas a forma desta informacao que
pode, no caso de um modelo concreto, facilitar a exibicao do modelo como um objeto
finito para um usudrio, ou, no caso de um modelo abstrato, facilitar o raciocinio au-
tomatico sobre o comportamento do sistema através do uso de uma linguagem logica,

por exemplo.

Para fins de especificacao ou verificacao formal, geralmente, em primeiro lugar, é
dada ao sistema uma representacao concreta, facilmente construida a partir do texto
dos programas e/ou diagramas fornecidos pelos projetistas do sistema; em seguida,
este modelo concreto é traduzido para um modelo abstrato, sobre o qual serao apli-

cadas diretamente as técnicas logicas para o estudo das propriedades do sistema.

Este capitulo se inicia com a apresentacao do modelo abstrato dos sistemas de
transicao e de sua versao temporizada. Veremos como as sequéncias de execucao de
um sistema reativo que satisfazem a propriedade de fairness (que, conforme visto na
secao 2.2, representam o comportamento do sistema) podem ser representadas por

um sistema de transicao.

Em seguida, um modelo concreto é considerado: um formalismo gréfico de dia-
gramas de acao temporizados. Na verdade, examinamos separadamente o caso de
sistemas multiprocessados e de sistemas multiprogramados. A traducao destas repre-
sentagoes concretas para o modelo abstrato de sistemas de transicao temporizados é

discutida.
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3.2 Sistemas de Transicao

3.2.1 Definicoes

Um sistema de transi¢ao ([2, 14, 16]) consiste de um conjunto de estados, um con-
junto de transicoes que transforma estados, e um conjunto de acoes que rotulam as
transicoes. Em sistemas de transicao computacionais, nos quais estamos interessa-
dos, os estados correspondem aos estados da execucao de um processo, as agoes as
instrugoes atomicas que compoem o processo, e as transicoes as execucoes destas

instrucoes.

Um estado do sistema de transicao é descrito por um conjunto de férmulas légicas,
podendo ser caracterizado pelo conjunto de férmulas que representam enunciados ver-
dadeiros nos estados correspondentes do processo representado. Nesta dissertacgao,
para simplificar a exposicao, férmulas da Légica Proposicional sao usadas.! As
férmulas atomicas da Loégica Proposicional (i.e., as letras sentenciais) representam
os enunciados sobre o processo nos quais estamos interessados, e sao denominadas os

atributos do processo.

Dado um conjunto de atributos A = {a,b,...} e um conjunto de agoes I' =
{g,h,...}, um sistema de transigio S é definido como a quadrupla (W, —, I, wy),

onde

e W é o conjunto de estados (também chamados de “mundos possiveis”);
e Paracada g €T, LC W x W é a relacdo de transicio da acio g;

o ] : A — 2W ¢ a funcao de interpretacdo dos atributos, onde cada a € A é

mapeado para o conjunto de mundos onde a é verdadeiro;

No caso de referéncias bibliograficas que utilizam Légica de Primeira Ordem, como [5, 10, 11, 17,

as definigoes foram adaptadas para a Logica Proposicional.
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e wy € W é o estado inicial.

Segundo estas defini¢oes, uma transicao rotulada pela acao g é um par de estados
o o~ g , . g ,
(w,w"). Esta transigao (w,w’) €= é geralmente escrita como w — w’. w é chamado

de origem, e w' de destino da transicao.

Em um sistema de transigao S, dizemos que uma agao g esté habilitada (enabled)
em um estado w se e somente se existe pelo menos uma transicao rotulada com g

. . . . g
cuja origem seja w, i.e., w — w’ para algum w’ € W.

Definimos o conjunto enable(g) como o conjunto de estados do sistema de transi¢ao

onde a acao g esta habilitada.
Uma computagao de um sistema de transicao S é uma sequéncia de estados

(Uz‘)ieNat onde

® 09 = Wy, i.e., o primeiro estado da sequéncia é o estado inicial de .S
e 0, € W para todo i € Nat; o; é chamado de i-ésimo ponto da computacao.

e 0, = 0,1 para algum g € T', para todo i € Nat; uma computacao define uma

fungao o : Nat — T, onde (i) = g (g responséavel pela transigao de o; para

Tit1)-

3.2.2 Exemplos

3.2.2.1 Uma Variavel Booleana

O exemplo a seguir, adaptado de [2], mostra como um sistema de transi¢ao pode

representar o comportamento de uma variavel booleana b:
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Atributos: Apenas um atributo precisa ser considerado, relativo ao valor da variavel;

chamaremos este atributo de valor.

Acoes: Estipulamos que as seguintes acoes podem ser executadas sobre a varidvel b:

Atribuicao para verdadeiro (simbolizada por b « true);

Atribuicao para falso (simbolizada por b <« false);

Leitura de um valor verdadeiro (simbolizada por true!);

Leitura de um valor falso (simbolizada por false!);

e A acao nula (idle), que nao realiza nada (simbolizada por ).

Estados: O sistema de transicao possui apenas dois estados, correspondentes aos
valores possiveis da variavel b. Chamaremos estes estados pelos mesmos nomes

que os valores: true e false.

Transigoes: As seguintes transicoes estao presentes no sistema:

b—true

true — true
b—false

true ——  false
b—true

false —="  true
b—false

false —fal false

true!
true — true

false!
—

false false

true — true

false — false

Estado inicial: Estipulamos o estado inicial como sendo false.

Este sistema de transicao, representado como um grafo direcionado, pode ser visto

na figura 3.1. Os nds representam os estados, e as arestas, as transigoes.
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true!
_ b <-fase
' true | o
b <- true
b <- true

falsel

false i

b <-fase

Figura 3.1: Sistema de transigao correspondente a uma variavel booleana

3.2.2.2 Um Programa Sequencial

Este outro exemplo, também adaptado de [2], ilustra como o comportamento de um

programa sequencial pode ser modelado por um sistema de transicao.? Seja o seguinte

fragmento de programa

while true do

1: if not b then

begin
2: b := true;
3: proc;
4. b := false;
end

onde proc é a chamada de um procedimento que nao altera o valor da variavel

booleana b. Os numeros de linha representam as instrucoes relevantes que podem ser

2[5] apresenta um mapeamento formal de programas em uma linguagem de programagao simples

para sistemas de transicao.
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apontadas pelo IP? durante a execucao do programa.

Podemos decidir modelar o comportamento deste programa por um sistema de
transicao com apenas um atributo, que simboliza o valor do IP. Os estados do sistema,
correspondentes aos valores possiveis do atributo unico, sao simbolizados por 1, 2, 3

e 4, dos quais 1 é o estado inicial.*

As acoes do alfabeto do sistema de transicao sao simbolos correspondentes as

instrucoes numeradas:

O teste da linha 1 da origem a duas acoes: uma, a leitura do valor true da
variavel b, é simbolizada por b = true?; a outra, a leitura do valor false da

variavel b, é simbolizada por b = false?;

A atribuicao da linha 2 dé origem a acao b « true;

A chamada do procedimento é representada pela acao proc;

A atribuicao da linha 4 d& origem a agao b < false;

As transicoes do sistema sao:

b=true?
—
b=false?
—
b—true
—
proc

—

b—false
——

N
e R S

3 Instruction Pointer, ou Apontador de Instrucdo.
4Poderfamos ter incluido o valor da varidvel b como segundo atributo, aumentando o total de

estados do sistema para 8. Isto seria perfeitamente correto, e s6 nao foi feito aqui por razoes didéticas,
para que a composi¢ao dos sistemas dos dois exemplos — variavel booleana e programa sequencial —

fosse examinada mais adiante.
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b=true™?

08

b=fal se? @

b <- false b <- true

—

;

Figura 3.2: Sistema de transigao correspondente a um programa sequencial

A representagao grafica deste sistema de transicao pode ser vista na figura 3.2.

3.2.3 Compondo Sistemas de Transicao

Um sistema de transicao, a principio, pode ser usado para modelar o comportamento
de um tnico processo, como nos exemplos acima. No entanto, sistemas de transicoes
distintos podem ser combinados para formar um novo sistema de transicao, que repre-
sentara, entao, o comportamento do sistema composto pelos processos em questao. O
fato de a composicao de sistemas de transicao gerar um novo sistema de transicao esta
de acordo com o ponto de vista composicional defendido na segao 2.1.5: a distingao
entre processos, ambiente e sistemas de processos nao deve ser relevante para o estudo
formal de sistemas reativos; todas estas entidades sao analisadas de forma homogeénea

através do modelo abstrato de sistemas de transicao.

Sejam n processos Py, P, ..., P,, modelados, respectivamente, pelos sistemas de
transicao Sy, .5, ...,5,. Existem duas formas basicas de encarar a execucao concor-

rente dos n processos (denotada por Py || P2 || ... || P.) e a composigao dos sistemas
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de transicao correspondentes:

Se nao existe qualquer interacao entre os processos (i.e., suas execugoes evoluem
independentemente uma da outra, nao havendo necessidade de compartilhamento de
objetos, sincronizagdo ou comunicagao entre os processos), os sistemas de transi¢ao
devem ser compostos através da operacao de produto simples, onde nao ha restricao

quanto a composicao das transigoes.

Havendo interagao entre os processos, o comportamento de Py || Py || ... || P, é
representado pelo produto sincrono dos sistemas de transicao correspondentes. Nesta
operacao, a natureza das agoes dos processos desempenha um papel na sincronizacao
entre eles: uma transicao de um processo s6 pode ocorrer em conjunto com uma outra

transicao especifica de um outro processo, designada pela acao que a rotula.

Os dois tipos de produtos sao definidos formalmente a seguir.

3.2.3.1 Produto Simples de Sistemas de Transicao

O produto simples S de dois ou mais sistemas de transicao, S; X Sg X ... X S, é

definido do seguinte modo, segundo [2]:

e O conjunto de atributos A de S é a uniao disjunta dos conjuntos de atributos

dos sistemas S7, So, ..., Sy:

A=A10Ad...®A,

Ou seja, as proposigoes que representam enunciados sobre um dos sistemas nao
possuem relacao com as proposicoes que representam enunciados sobre os outros

sistemas.
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e O conjunto de acoes I' de S é o produto cartesiano dos conjuntos de ac¢oes dos
sistemas Sq, 59, ..., 9,:

I'=TI'1xI'yx...xI,

Ou seja, uma acao do produto simples pode ser vista como sendo composta por

acoes dos sistemas componentes, uma acao de cada sistema.

e O conjunto de estados de S é o produto cartesiano dos conjuntos de estados dos

sistemas S7, 55, ..., Sy,:

W=W; xWyx...xW,

Ou seja, o estado global do produto simples é um registro do estado em que cada

um dos sistemas componentes se encontra em um dado ponto de sua execucao.

e As relagoes de transicao de S sao tais que, para cada (g1,92,...,9,) € T,

/

(91,925-+,9n)
— n

(wy,wa, ..., wy,) wh, wh, ..., w) se e somente se, para cada i,1 <

. g
i < n,w; — w.
Ou seja, uma transicao do produto simples pode ser encarada como a ocorréncia

simultanea de uma transicao de cada um dos sistemas componentes.

e A funcao de interpretacao de S é I : A — 2" tal que, se a € A é um atributo

do sistema k, I(a) ={w e W | (w | k) € I}(a)}.

Ou seja, um atributo a de A, originalmente atributo do sistema Sy, é verdadeiro
nos estados globais cuja k-ésima componente é um mundo onde a era verdadeiro

segundo a funcao de valoracao I, do sistema S.

e O estado inicial é (wy,, wq,,...,wp,), o estado global composto pelos estados

iniciais dos sistemas componentes.

O produto simples indica que os sistemas componentes realizam suas transigoes

simultaneamente (i.e., cada sistema componente realiza uma transi¢ao em um dado
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intervalo de tempo, como se um mesmo relégio comandasse todos os sistemas). Esta
interpretacao “sincrona” pode parecer contrariar a natureza irrestrita do produto sim-
ples, mas tal nao é o caso: como o tempo nao faz parte de nossa abstragao (ver se¢ao
2.2), e como nao ha qualquer interagao entre os processos, as execugoes separadas dos

processos sempre podem ser encaradas como ocorrendo a mesma “velocidade”.

3.2.3.2 Produto Simples e Intercalacao de Acoes

Na secao 2.2, fizemos uma suposicao basica para justificar o uso de sequéncias de
execucao como modelos do comportamento de um sistema reativo: a suposi¢ao de
que o efeito da execugao simultanea de duas instrucoes atomicas g; e go € 0 mesmo

do que o efeito de qualquer uma das sequéncias gy, go ou ¢o, 9.

Isto possibilita uma definicao alternativa de produto simples, que nao envolve
a criacao de acoes conjuntas do tipo (gi,¢2). Esta definicao alternativa difere da

anterior nos seguintes itens:

e O conjunto de acoes I' de S é simplesmente a uniao dos conjuntos de agoes dos
sistemas Sy, 59, ..., 9,:

r=r,uliu...ul,

e As relagoes de transigdo de S sdo tais que, para cada g; € I' (onde i é o

indice do sistema S; a cujo conjunto de agbes g; pertencia originalmente),
gi 1 9i /

(Wi, Wiy oo wy) —— (w1, ... W ... wy,) Se e somente se w; —— w) era,

originalmente, uma transicao do sistema 5;.

A intuicao desta definicao alternativa é a equivaléncia — garantida pela nossa su-
posicao basica em 2.2 — entre as situagoes da figura 3.3, baseada na primeira defini¢ao

de produto simples, e da figura 3.4, baseada na definicao alternativa.
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(9,,9,)

Figura 3.3: Ac¢ao conjunta no produto simples de sistemas de transicao

1
w L, W,

W, W, wh,w Y

1
W, W 5

Figura 3.4: Agoes individuais no produto simples de sistemas de transigao
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Na pratica, porém, como estamos interessados em sistemas compostos por proces-
sos que interagem entre si de alguma forma, a nocao de produto sincrono, definida a

seguir, é mais 1til do que a de produto simples.

3.2.3.3 Produto Sincrono de Sistemas de Transicao

As relagoes de transigao do produto simples de dois sistemas de transigao Sy e Sy sao
tais que qualquer transicao de S; pode ser tomada em conjunto com qualquer transicao
de S,. Na pratica, no entanto, as interagoes entre os dois processos representados
podem proibir a ocorréncia conjunta de determinadas transicoes. Isto ocorre no caso
em que 0s processos precisam se comunicar de forma sincrona, trocando mensagens,
por exemplo, ou no caso em que o funcionamento do sistema depende da sincronizagao

entre os processos que compoem o sistema, como a situacao a seguir:

Consideremos os sistemas de transi¢ao correspondentes a variavel booleana (3.2.2.1)
e ao programa sequencial (3.2.2.2). Na execucao concorrente dos dois processos, nao
, ‘ .~ b—true .
¢é razoavel esperar que a transicao true — true da variavel booleana ocorra em

b—false . .. .. .
——" 1 do programa sequencial, pois isto significaria

conjunto com a transicao 4
que a variavel b estd assumindo o valor true ao mesmo tempo que o programa estéa

atribuindo a ela o valor false! No produto sincrono, entao, a transicao conjunta

b—true,b—false
—

(true, 4) ( ) (true, 1)

nao pode ocorrer.

Na verdade, a relagao de transicao do produto sincrono de dois sistemas é um
subconjunto da relagao de transicao do produto simples entre eles, pois as transicoes
rotuladas por acoes conjuntas proibidas, como a do paragrafo anterior, estao presentes

no produto simples mas nao no produto sincrono.

Na construcao do produto sincrono de n sistemas de transi¢ao, as agoes conjuntas
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permitidas sao especificadas por uma restricao de sincronizag¢ao ([2]), composta por

vetores de sincronizagao, que sao n-uplas de acoes. Somente as transigoes rotuladas

por estas n-uplas podem estar presentes no produto sincrono.

Assim, o produto sincrono S de dois ou mais sistemas de transigao, (S1, Sz, ..., S,),

é definido do seguinte modo:

O conjunto de atributos A de S é definido de maneira idéntica ao conjunto de

atributos do produto simples.

O conjunto de acoes I" de S é o produto cartesiano dos conjuntos de agoes dos
sistemas 51, 5o, . .., Sy, restrito aos vetores de sincronizacao, conforme explicado

acima.

O conjunto de estados de S é definido de maneira idéntica ao conjunto de estados

do produto simples.

As relagoes de transigao de S sao definidas de maneira semelhante as relagoes de
transicao do produto simples (segundo a defini¢ao envolvendo agées conjuntas

na se¢ao 3.2.3.1), apenas restritas ao conjunto de agoes globais permitidas.

A funcao de interpretagao de S é definida de maneira idéntica a fungao de

interpretacao do produto simples.

O estado inicial é definido de maneira idéntica ao estado inicial do produto

simples.

3.2.3.4 Exemplo

Vamos examinar o produto sincrono do sistema correspondente ao programa sequen-

cial, Spyoq, cOm 0 sistema correspondente a varidvel booleana b, S;,. Repetimos abaixo

as relagoes de transicao destes dois sistemas:
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Sprog

O produto livre Sp.oq X Sy possui 40 transigoes.

® N> e W

AR el o S

AW N e e

true
true
false
false
true
false
true

false

b=true?

—
b=false?

—

b—true
—
proc
—

b—false
—

b—true
—
b—false
-
b—true
—
b—false
—_—
true!
—
false!
—

%
—
%
—

I S Ve

true
false
true
false
true
false
true

false

Muitas delas, porém, serao

proibidas pela restrigao de sincronizacao definida a seguir:

Quando o programa verifica que o valor de b é true (transi¢do 1 de S,,,,), a tnica

agao compativel em S, é a que simboliza a leitura do mesmo valor (transigao 5).

Consideracoes andlogas podem ser feitas para o valor false (transi¢do 2 de Sp.oq €

transigao 6 de Sp).
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Quando o programa atribui o valor true a varidvel b (transi¢ao 3 de Sp,o4), a Unica
agao compativel em Sy, é aquela em que a varidvel assume o mesmo valor (transigoes
1 e 3). Consideragoes andlogas podem ser feitas para o valor false (transigao 5 de

Sprog € transicoes 2 e 4 de S).

Finalmente, quando o programa executa o procedimento proc (transigao 4 de
Sprog), 0 valor da variavel b nao é alterado; a tnica acao possivel em Sy, entao, é a

acao nula (transigoes 7 e 8).
Estas consideracoes definem, assim, os seguintes vetores de sincronizacao para o

produto (Sprog, Sp):

b — true,b «— true)

b — false,b — false)

(
(
(true?, true!)
(false?, false!)
(

proc, i)

onde i representa a acao nula (idle).

As transicoes do produto sincrono serao apenas aquelas rotuladas pelas agoes
conjuntas presentes em algum dos vetores de sincronizagao acima. Considerando o
estado inicial (1, false) e apenas os estados globais alcangaveis a partir dele, as

transicoes do produto sincrono serao as seguintes:

(1, false) (b=Falac?, falsel) (2, false)

(2, false) (btruebe-irue) (3, true)
(3, true) (eroc) (4, true)
(4, true) (be=false b false) (1, false)
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E este sistema de transicao que representa o comportamento do sistema P,,,o, || P,
onde P,.,, ¢ o processo correspondente ao programa sequencial de 3.2.2.2, e B, o

processo correspondente a variavel booleana de 3.2.2.1.

3.2.3.5 Produto Sincrono e Intercalagcao de Acgoes

A exemplo do que foi feito com o produto simples na secao 3.2.3.2, podemos criar
uma definigao alternativa do produto sincrono onde agoes conjuntas (n-uplas de agoes)
sejam substituidas por acoes simples. No entanto, como o produto sincrono representa
uma situacao onde ocorre a execugao simultanea de mais de uma acao, algumas
acoes conjuntas permanecerao, simbolizando exatamente as acoes que precisam ser

executadas simultaneamente.

Examinando o conjunto de vetores de sincronizagdo (que contém exatamente as
agoes conjuntas que podem ocorrer no produto sincrono), decidimos substituir as agoes
conjuntas onde somente uma componente é diferente de idle. Assim, se tivermos um

vetor de sincronizacao da forma
(idle,idle, ..., g, ..., idle, idle)

podemos substituir as ocorréncias desta acao conjunta no produto sincrono simples-

mente por
9k

obtendo um sistema de transi¢ao equivalente, com menos acoes conjuntas.

Usando este recurso, podemos definir um conjunto de vetores de sincronizagao
onde as Unicas agoes conjuntas com mais de uma componente diferente de idle sejam
aquelas cujas componentes representam agoes que precisam ser executadas simultane-
amente. Acoes que podem ou nao ser executadas simultaneamente passam a figurar

somente em vetores de sincronizacao onde todas as outras componentes sao iguais a

idle.
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(9,,hy)

Figura 3.5: Acao conjunta no produto sincrono de sistemas de transicao

Por exemplo, sejam os processos P; e P, representados pelos sistemas de transigao
S1 e Sy Sejam T'y = {g1, 92,93} 0o conjunto de agoes de S; e Ty = {hy, ha, h3} 0
conjunto de acoes de S;. Suponhamos que as tinicas agoes que precisam ser executadas
simultaneamente sao g, e ho. Um conjunto de vetores de sincronizagao V) adequado
é

(91, h1) (g1, h3) (g1, idle) (g2, h2) (g3, h1)(gs, hs)(gs, idle)(idle, hy)(idle, h3)

Um conjunto alternativo V5, mais simples, seria

(g1,1idle)(ge, h2)(gs, idle)(idle, hy)(idle, hg)

No produto sincrono (Si, S3) usando V, a transicao da figura 3.5 pode ocorrer:

Usando V5, a transicao da figura 3.5 nao é possivel, mas, segundo a abstracao ado-
tada por néds, o conjunto de transi¢oes da figura 3.6, com a agao (g1, idle) renomeada
para g; e a agao (idle, hy) renomeada para hy, gera computagoes que representam as

mesmas sequéncias de execucao de P || P.

Independentemente do conjunto de vetores de sincronizacao usado (V; ou V), as

agoes gs e hy s6 podem ocorrer em conjunto, na forma (go, h2).
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1
WL, W,
91

W, W,

1
W, W 5

Figura 3.6: Acoes individuais no produto sincrono de sistemas de transicao

3.2.3.6 Uma Definicao Alternativa de Produto Sincrono

Em [13], C.A.R. Hoare define o significado do operador de composi¢ao concorrente
de processos || de forma diferente da exposta acima. Embora o modelo de comporta-
mento de processos usado por ele nao seja exatamente o de sistemas de transi¢ao, suas
construcoes sao facilmente traduzidas para as empregadas por nds. A seguir, tomare-
mos os significados das construcoes de Hoare em termos de sistemas de transicao,

comparando-as com a nog¢ao de produto sincrono definida acima.

Digamos que os comportamentos de dois processos P; e P, estejam representados,
respectivamente, pelos sistemas de transicao S; e S».° O produto sincrono destes

sistemas de transicao, segundo Hoare, é definido da seguinte forma:

e Se os conjuntos de acoes ['; de S e I's de Sy nao possuirem nenhum simbolo de
acao em comum, o produto sincrono de Hoare é igual ao produto simples, pois
a auséncia de agoes em comum entre os dois sistemas significa que nao hé como

haver interacao entre eles.

e Se os conjuntos de agoes 'y de S; e 'y de Sy forem iguais, as tnicas agoes

>Como o operador || é associativo & esquerda — Py || Po || P || ... || P = (... ((P1 || P2) ||

Ps)...|| P,), vamos nos restringir ao caso da composigio concorrente de dois processos.
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conjuntas possiveis sao aquelas em que a primeira componente ¢é igual a segunda.
Isto equivale a dizer que um processo s pode executar uma agao se o outro

processo executar a mesma agao simultaneamente.

e Se os conjuntos de acoes I'; de S7 e I'y de S, forem diferentes, mas a intersegao

entre eles for nao-vazia, duas possibilidades existem para cada agao ¢ de I'y:

— Se g também pertencer a I's, g s6 pode figurar em agoes conjuntas da
forma (g, g). Isto significa que os processos s6 podem executar g de forma

simultanea.

— Se g nao pertencer a intersecao I'1 NIy, g s6 pode figurar em agoes conjuntas
onde a outra componente seja uma acao do outro processo que também
nao pertenca a I'y N Iy, Assim, agdes “locais” (conhecidas apenas por
um processo) podem ser executadas em conjunto com qualquer outra agao

“local” do outro processo.

O produto sincrono de Hoare pode ser expresso em termos da definicao de produto
sincrono usada por nos, bastando construir um conjunto apropriado de vetores de
sincronizacao. Na verdade, no produto sincrono de Hoare existe um conjunto de
vetores de sincronizagao definidos implicitamente, com base nos nomes das agoes.
De fato, dados dois sistemas de transicao S; e S, com conjuntos de agoes I'y e 'y,
suponhamos que os simbolos de agoes envolvidos estejam particionados da seguinte

forma:

o {g1,02, ...,y CI'1NTy

. {h17h27"'7hl}crl\r2

i {jlaj?a"'?jm} CFQ\Fl

Os vetores de sincronizacao que fazem com que o produto sincrono (57, S2) seja

igual ao produto sincrono de Hoare sao
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® {(g,9:) [ 1 < <k}

o« {(hod) | 1<z <l1<y<m)

O produto sincrono empregado por nés, porém, nao pode ser definido em termos
do produto sincrono de Hoare. Por exemplo, na composigao apresentada em 3.2.3.4,
as Unicas acoes comuns aos dois processos sao b < true e b «+ false. O produto
sincrono de Hoare, entao, permitiria combinacoes indesejaveis entre outras acoes,

como (false?, true!), por exemplo.

E bem verdade que, neste caso, esta limitacao do produto sincrono de Hoare pode-
ria ser resolvida através da renomeacao das acoes envolvidas, mas existem situagoes

em que tal renomeacao nao seria suficiente.

Por exemplo: suponhamos que a execucao do procedimento proc pudesse alterar
(ou ndo) o valor da varidvel b. Esta nova situagao corresponde a adi¢ao dos seguintes

vetores de sincronizacao aos ja definidos em 3.2.3.4:

o (proc,b — true)

e (proc,b — false)

Nao existe nenhuma renomeacao adequada de agoes capaz de gerar um produto
sincrono de Hoare igual ao produto sincrono definido pelo novo conjunto de vetores
de sincronizacao. A definicao de produto sincrono empregada por nds, envolvendo
vetores de sincronizacao definidos explicitamente, é mais geral e expressiva do que a

de Hoare.5

6Isto ndo significa, de forma alguma, que o sistema em questio nio possa ser expresso no for-
malismo de Hoare ([13]), no qual os tipos mais diversos de restrigdes de sincronizagdo podem ser
definidos usando construgbes como semaforos, etc.; estamos nos referindo apenas a definicao do

produto sincrono.
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3.2.3.7 Sequéncias de Execucao, Computacgoes e Fuairness

Uma sequencia de execugao de um sistema reativo corresponde a uma computacgao
do sistema de transicio que representa este sistema reativo.” Conhecido o estado
inicial do sistema, cada acao na sequéncia de execucao corresponde a uma transicao

da computagao. Por exemplo, seja a sequéncia de execugao
ai, az,as, ..., an

onde cada acao a;,1 < ¢ < n, provoca uma passagem do estado w;_; para o estado

w;, e o estado inicial é wy. Esta sequéncia corresponde a computacao

Wo, W1, W2, W3, ..., Wy

Como visto na secao 2.2, duas agoes a; e as executadas simultaneamente pelos
componentes P, e P, de um sistema reativo S aparecem na sequéncia de execugao
intercaladas como aj,as ou como as,a;. O sistema de transicao que representa o
comportamento de S, no entanto, é o produto sincrono dos sistemas de transicao
correspondentes a P e P, e, neste produto sincrono, a execucao simultanea de a; e

ay é representada por uma transigao rotulada pelo par (ai, as).

Isto sugere que computagoes carregam mais informagao (sobre a simultaneidade
da execugao das agoes) do que sequéncias de execucao. Isto ocorre, de fato; cabe
esclarecer, porém, o papel de uma e outra construgao no estudo de sistemas reativos:
uma sequéncia de execucao é o produto da observacao do comportamento de um
sistema; durante esta observacao, optamos por nao registrar a simultaneidade da
ocorréncia de duas agoes a; e as, uma vez que o efeito é o mesmo que o das sequéncias

ai, Qs € dg, aq.

"No caso nao-deterministico, em que um tinico estado do sistema de transicao pode originar mais
de uma transicao rotulada pela mesma ac¢ao, uma unica sequéncia de execugao pode corresponder a

mais de uma computagao.
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A representagao dos processos do sistema como sistemas de transicao e a com-
binagao destes sistemas de transicao através do produto sincrono envolvem a definicao
de um conjunto de vetores de sincronizacao, onde é decidido, usando informagao que
pode nao ser depreensivel da observacao de uma execucao do sistema, quais agoes
devem /podem ocorrer simultaneamente.® E esta informacio sobre a simultaneidade
da execucao das agoes que esta presente nas computagoes, mas nao nas sequéncias
de execucao. Por isso, uma tnica computacao pode corresponder a mais de uma

sequéncia de execucao.

Uma vez definido o sistema de transicao correspondente a um sistema reativo,
o comportamento do sistema reativo é definido, entao, como um conjunto de com-
putagoes inerentes ao sistema de transigao. Porém, da mesma forma que restringimos
as sequéncias de execucao de interesse aquelas que satisfaziam alguma propriedade de
fairness, aqui também restringimos o conjunto de computagoes de interesse as com-

putacoes que satisfazem o equivalente formal da propriedade de fairness escolhida.

Neste ponto, podem ser introduzidas as versoes mais precisas das propriedades de

fairness geralmente usadas no estudo de sistemas reativos (ver [6]).

Sejam Pi, Ps, ..., P, os n processos componentes de um sistema reativo P. Seja S

o sistema de transicao correspondente a P. Seja C' = 0q, 01, 09, ... uma computacao

infinita de S.9

Seja executado(i) uma proposi¢ao verdadeira no ponto o; de C' se e somente se
a transicao de o, 1 para o; é rotulada por uma acao do processo P; diferente da

agao nula (ou rotulada por uma tupla de ages onde figura uma acao do processo P,

8Esta informacdo “ndo depreensivel” da observacdo de uma execucdo do sistema consiste de
decisdes do projetista a respeito de quais acoes devem/podem ocorrer simultaneamente, decisoes

estas que podem nao transparecer em uma dada execugao.
9Uma execucdo finita é representada por uma computacio infinita na qual, para algum j € Nat,

todos os pontos o com k > j consistem do mesmo estado wy (o estado final da execucao), e todas

as transicoes o — o041 para k > j sao rotuladas por idle.
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diferente da agao nula).

Seja pronto(i) uma proposigao verdadeira nos estados de S (e apenas nestes esta-
dos de S) onde existe alguma agao do processo ¢ habilitada (ver 3.2.1), ainda que a

transicao correspondente nao esteja presente na computacao C.

Definimos abaixo as seguintes propriedades possiveis de uma computacao:

e Imparcialidade, também chamada de fairness incondicional;
e Justica, também chamada de weak fairness;

e [uairness, também chamada de strong fairness.

Dizemos que a computacao C' satisfaz a propriedade de fairness incondicional
(também chamada de imparcialidade) se e somente se, para todo processo P;,1 < i <
n, para todo ponto o, de C, existe um ponto posterior o;,/ > k onde a proposicao
executado(i) é verdadeira. Ou seja, uma computagao C' é imparcial se e somente se

todo processo é executado infinitas vezes em C.

Dizemos que a computacao C satisfaz a propriedade de weak fairness (também
chamada de justica) se e somente se, para todo processo P;;1 < i < n, o fato de
existir um ponto o, de C' tal que pronto(i) é verdadeiro em todo ponto posterior oy,
[ > k, implica que, para todo ponto o, de C, existe um ponto posterior o4, q > p
onde a proposicao executado(i) é verdadeira. Ou seja, uma computagao C' é justa se
e somente se todo processo que se torna permanentemente pronto para executar é, de

fato, executado infinitas vezes.

Dizemos que a computagao C' satisfaz a propriedade de strong fairness (também
chamada simplesmente de fairness) se e somente se, para todo processo P;, 1 < i < n,
o fato de, para todo ponto o} de C', sempre existir um ponto posterior o;,1 > k, onde

pronto(i) é verdadeiro implica que, para todo ponto o, de C', existe um ponto posterior
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04,9 > p onde a proposicao executado(i) é verdadeira. Ou seja, uma computagao C'
é fair se e somente se todo processo que se torna pronto para executar infinitas vezes

é, de fato, executado infinitas vezes.

Apesar de estas trés variantes serem as mais frequentemente consideradas, existem
outras definigoes de fairness, que nao serao abordadas nesta dissertagao (ver [8], por

exemplo).

3.3 Sistemas de Transicao Temporizados

Quando sistemas reativos de tempo real sao o objeto de estudo, a informacao contida
em sistemas de transicao nao é suficiente. Um modelo formal para sistemas de tempo
real deve incluir, obviamente, informagoes relativas a passagem do tempo ao longo
da execucao, bem como informacoes relativas as restricoes de tempo que devem ser

satisfeitas pelo sistema.

O modelo formal abstrato apresentado aqui é o de sistemas de transicao tempo-

rizados (timed transition systems — ver [10, 11]).

3.3.1 Definicoes

Para modelar o tempo, usa-se um conjunto infinito totalmente ordenado (TIME, <)
com minimo 0. Pode ser usado o préprio conjunto dos naturais. Desde que seja
suficiente uma precisao finita na mensuragao do tempo (segundos, milissegundos,
etc.) durante a execucao do sistema, a escala utilizada sempre podera ser posta em

correspondéncia biunivoca com os naturais.!’

0Existem formalismos onde o tempo é modelado de forma continua, nio discreta (ver [1]), mas

estes formalismos nao serao abordados nesta dissertacao.
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Um elemento oo, comparavel com todos os elementos ¢ de TIME (tal que ¢ <

o0, Vt € TIME), esta disponivel. Note que co nao pertence a TIME.

Dado este dominio para representar o tempo, a idéia é estender a definicao de
sistema de transigao, atribuindo limites de tempo (time bounds) maximo e minimo

para cada uma das acoes do conjunto I'.

Um sistema de transicao temporizado é definido como sendo uma sextupla
(W7 -, l7 u, [a wO)

onde

e W ¢é o conjunto de estados, como em um sistema de transicao;

Para cada g € T, ZC W x W é a relacio de transi¢do da acio ¢, como em um

sistema de transicao;

[ mapeia cada g € I' em um elemento I(g) € TIME;

e y mapeia cada g € I' em um elemento u(g) € TIME U{oo} tal que u(g) > I(g);

I: A — 2% ¢ a funcao de interpretacdo dos atributos, onde cada a € A é
mapeado para o conjunto de mundos onde a é verdadeiro, como em um sistema

de transicao;

wy € o estado inicial, como em um sistema de transicao.

As fungoes [ e u representam, respectivamente, o limite minimo (lower bound) e o
limite méximo (upper bound) de cada agao de I'. Intuitivamente, o limite minimo de
uma acao ¢ o menor periodo de tempo durante o qual a acao deve estar habilitada
antes de ser executada. O limite maximo de uma acao é o maior periodo de tempo

durante o qual a acao pode permanecer habilitada sem ser executada. Formalmente,
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os limites minimo e maximo sao definidos através do uso das nocoes de sequéncia

temporizada de estados e de computacao temporizada:

Uma sequéncia temporizada de estados (timed state sequence) de um sistema de
transigao temporizado é um par p = (o, T), onde o é uma sequéncia infinita de estados
(0; € W) e T é uma sequéncia infinita de tempos correspondentes (T; € TIME),

satisfazendo

monotonicidade: para todo i > 0, ou T;,; = T;, ou T;; 1 > T; e 0,41 = 0;. Ou
seja, mudancas de estado sé podem ocorrer se o tempo permanecer inalterado:

as transicoes sao instantaneas.

progresso: para todo t € TIME, existe um 7 > 0 tal que T; > t. Ou seja, o tempo

sempre avanca.

Uma computagao temporizada sobre um sistema de transicao temporizado é uma

sequéncia temporizada de estados (o, T) tal que

e 0 é uma computacao do sistema de transicao subjacente. Para todo ¢ > 0, o

.o~ o(7)
define uma transicao o; — 0j41;

e (limite minimo): para todo i > 0 no dominio de o, existe um j < i tal que

T; —T; > l(o(7)) e (i) esta habilitada em todo estado o, para j < k <.

o (limite maximo): para todo g € I' e i > 0, existe j > i com T; —T; < u(g) tal

que ou g nao esta habilitada em o; ou g = o(j).
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3.3.2 Comentarios
3.3.2.1 Transicoes instantaneas

Embora, intuitivamente, possamos esperar que a execugao de uma agao possua alguma
duragao, as defini¢oes acima estipulam que as transigoes (i.e., as mudangas de estado)

sao instantaneas. Duas observagoes devem ser feitas a este respeito:

e Podemos supor que uma mudanca de estado diz respeito as caracteristicas ob-
servaveis do sistema, e o que observamos é que o sistema se encontra em um
determinado estado durante um certo intervalo de tempo e, no instante seguinte,

ja se encontra em um estado diferente.

e (Caso seja necessario considerar agoes com duragao, podemos

1. “Simular” a duragao através do limite inferior [ da acao, caso no qual
devemos exigir, ainda, que os efeitos observaveis da acao s6 se manifestem

apds a transicao (que continua a ser considerada instantanea), ou

2. Refinar o espago de estados para conter estados intermedidrios da execucao

da acao.

3.3.2.2 Acoes auto-desabilitadoras

A condicao de limite minimo nao exclui a possibilidade de que uma acao g seja
executada mais de uma vez em um intervalo de tempo de duragao I(g). Isto pode
ocorrer se g permanecer habilitada apds sua execugao (i.e., o estado destino w’ da
transicdo w > w' também pertence a enable(g)). Se este fendmeno for indesejavel, o
espaco de estados pode ser refinado para evitar sua ocorréncia. Ou, equivalentemente,
pode-se exigir que todas as agoes sejam auto-desabilitadoras (i.e., quando executadas,

conduzem a estados onde nao estao habilitadas).
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3.3.2.3 Computacoes Temporizadas x Computacoes

Se tomarmos somente os componentes de estado de uma computacao temporizada
qualquer C' sobre um sistema de transicao temporizado S, o resultado serd uma
computacao C'~ do sistema de transicao subjacente S~. Isto implica que os métodos
dedutivos para sistemas de transi¢ao (nao-temporizados) sao corretos para sistemas de
transigdo temporizados. Toda propriedade (que ndo envolva o tempo) verdadeira em
todas as computacoes de S~ sera verdadeira em todas as computagoes temporizadas

de S.

A reciproca, porém, nao se verifica. Existem computagoes de S~ que nao podem
formar os componentes de estado de nenhuma computacao temporizada de S, porque

os limites de tempo das agoes nao sao respeitados.

Um caso especial é o de uma acao que tenha o limite superior igual a co. Pela
definicao de limite superior, esta acao nao pode ficar permanentemente habilitada sem
ser executada. Isto equivale a uma espécie de propriedade de justica para acoes. As-
sim, qualquer computacao formada pelos componentes de estado de uma computacao
temporizada é justa, ainda que o sistema de transicao subjacente S~ contenha com-

putacoes nao-justas.

3.3.2.4  Stuttering

Nao estao proibidos pares consecutivos repetidos em uma computacao temporizada:
(i, Ti), (0341, Tit1) com o; = 041 e T; = T;11. Esta repetigao é um exemplo de um
passo-stutter (“gagueira”, em inglés). Convenciona-se que a ac¢ao responsavel pela

transigao de um passo-stutter é a agao nula (idle).!*

Da mesma forma que a acdo nula é responsavel pelos passos onde o tempo avanca e o estado

nao muda — os tiques do “relégio”.
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O conjunto de computagoes temporizadas de um sistema de transicao temporizado

¢é fechado sobre a adicao finita de passos-stutter.

3.3.2.5 Translacao da Origem do Tempo

O conjunto de computacoes temporizadas de um sistema de transicao temporizado é
fechado sobre a adicao de uma constante inteira a todos os componentes de tempo.
Isto significa que um sistema de transicao temporizado nao pode fazer referéncia ao
tempo absoluto. Assim, nao ha perda de generalidade em supor que o instante da

primeira transicao de uma computacao temporizada seja 0.

3.3.2.6 O Produto Sincrono de Sistemas de Transicao Temporizados

O produto sincrono de sistemas de transicao temporizados é definido da mesma forma
que o produto sincrono de sistemas de transicao nao-temporizados, salvo no que diz
respeito aos limites minimos e maximos das agoes conjuntas permitidas pelos vetores
de sincronizagao. Para que o produto sincrono de sistemas de transicao temporiza-
dos seja também um sistema de transicao temporizado, é razoavel adotar a seguinte

definigao:

Sejam S; e Sy dois sistemas de transigao temporizados. Seja (g1, ¢2) uma acao
conjunta permitida pelas restricoes de sincronizacao. Os limites de tempo desta acao

conjunta sao definidos do seguinte modo:

e [(g1,92) = maz(l(g1),l(g2)). Ou seja, o limite inferior da acao conjunta deve

ser o maior dos limites inferiores das acoes que a compoem.

e u(g1,g92) = min(l(g1),1(g2)). Ou seja, o limite superior da agdo conjunta deve

ser o menor dos limites superiores das acoes que a compoem.
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3.3.2.7 Multiprocessamento x Multiprogramacgao

Quando os sistemas computacionais estudados nao sao de tempo real, a abstracao
adotada por nés (ver 2.2) identifica o paralelismo verdadeiro de varias CPUs com a
execucao intercalada de processos em um esquema multitarefa em uma tunica CPU.
Quando ha restricoes de tempo, porém, nao € possivel ignorar a diferenca entre multi-
processamento e multiprogramacgao, como mostra o seguinte exemplo simples, adap-

tado de [11]:

Os processos P; e P, consistem, cada um, de uma agao: respectivamente g; e gs.
O inicio da execucao de P; é simultaneo ao inicio da execucao de P,. Os limites de

tempo das agoes sao definidos como

I(g91) = U(g2) = u(g1) = u(g2) =1

Ou seja, as duas agoes devem permanecer habilitadas durante exatamente uma
unidade de tempo antes de serem executadas, e sua execucao deve ocorrer imediata-
mente apds esta unidade de tempo. Em outras palavras: a execucao conjunta de P,
e P, deve terminar ap6s uma unidade de tempo (visto que transi¢bes nao possuem

duracao).

Em um ambiente com dois processadores, estas restricoes sao facilmente satis-
fativeis: basta que as agoes g1 e go sejam executadas em paralelo, simultaneamente.
Em um ambiente multiprogramado, no entanto, onde um processador ¢ compartilhado
pelos dois processos, as restricoes de tempo jamais serao satisfeitas, pois qualquer e-

xecucao conjunta de P, e P, leva 2 unidades de tempo.'?

Esta diferenca entre multiprocessamento e multiprogramacao no que diz respeito

12Desde que valham as seguintes consideracoes: (1) uma agao de um processo é considerada
habilitada apenas quando o processo estiver ativo (rodando na CPU), e (2) a troca de processos

(swapping) é instantanea. Estas condi¢oes serdo formalizadas na préxima secao.
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a sistemas de tempo real fez com que alguns autores (ver [15]) alegassem que o modelo
de agoes intercaladas nao é adequado para a analise quantitativa de sistemas de tempo
real. Esta alegacao foi refutada em [11], onde sao apresentados os modelos abordados

na préxima secao desta dissertacao.

3.4 Diagramas de Acao Temporizados

Diagramas de agao temporizados servem como modelos concretos de sistemas reativos.
Nesta secao, definimos tais diagramas e discutimos mapeamentos deles para o mo-
delo abstrato de sistemas de transicao temporizados, separadamente para o caso de

sistemas multiprocessados e para o caso de sistemas multiprogramados.

3.4.1 Definicoes
3.4.1.1 Multiprocessamento

Um sistema multiprocessado P composto por m processos tem a forma
O[P || P2 .. || Pul

onde © é um conjunto finito de sentencas légicas que definem o estado inicial da
memoria do sistema. Cada um dos processos P; pode ser representado por texto de
programa ou por um diagrama de acao. No nosso caso, usaremos diagramas de acao

temporizados, definidos a seguir.

Dados um conjunto de simbolos de atributo A, um conjunto de simbolos de agao
I', um conjunto ordenado TIME e um elemento co como na definicao de sistemas de

transicao temporizados, um diagrama de ac¢ao temporizado é um grafo direcionado
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(e

J [1,u]

Figura 3.7: Aresta de um diagrama de acao temporizado

finito. Cada né é chamado um local 3. Se o diagrama do processo i tem n locais, os
nés serao denotados Lj, LY, ..., L . Cada aresta é rotulada por uma instrugao com
guarda ¢ — ¢ (onde ¢ é uma expressao proposicional envolvendo atributos em A, e
g € I') e por um par [, u], com | € TIME e u € TIMEU {00} representando os limites

de tempo da acao g. Uma aresta entre dois locais L} e Ly, representando a instrugao

¢ — ¢, com limites de tempo [ e u, seria representada graficamente como na figura

3.7.

O significado pretendido desta aresta é o seguinte: quando o controle do processo

i estiver no local Lt

%, a acao g pode ser executada somente se o controle permanecer

em Lé, com a guarda c verdadeira, durante [ unidades de tempo.

Além disso, o controle do processo nao pode permanecer no local L;'- durante mais
de v unidades de tempo com a guarda c continuamente satisfeita. Para evitar que
isto acontega, ou o processo deve executar g e passar para o local Li, ou algum
outro processo deve falsificar a guarda ¢ (supondo, obviamente, que a guarda envolva

condigoes sobre objetos compartilhados).

Quando a agao g é executada (instantaneamente), o controle passa para o local

BDo inglés location.
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Figura 3.8: Local de entrada de um diagrama de acao temporizado

Todo no6 do grafo possui uma aresta dele para ele mesmo rotulada pela acao nula

(idle), com limites de tempo 0 e occ.

Além disso, o diagrama de cada processo P; possui um local de entrada Lf, repre-

sentado pelo né da figura 3.8.

O local de entrada é onde o controle se encontra no inicio da execugao do processo
P;. Nao é obrigatorio que todos os processos do sistema iniciem sua execucao de

forma sincrona.

3.4.1.2 Comunicagao e Sincronizagao

Diagramas de agao temporizados podem incluir agoes cuja execugao deve ser sin-
cronizada. Isto é necessério, por exemplo, quando dois processos trocam mensagens
sincronas através de canais (ver [13]). Neste caso, duas instrugoes especiais de en-
vio e recebimento de mensagens sao acrescentadas a linguagem. A figura 3.9 mostra

exemplos de ocorréncias destas instrugoes.
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c— ol
[1,u]

Figura 3.9: Instrucoes de envio e recebimento de mensagens

e No processo P;, a aresta rotulada pela instrucao ¢ — a!, com limites de tempo
[l,u], significa que, se a guarda c¢ for verdadeira, o processo envia uma men-
sagem pelo canal a. O controle s6 passa para o local de destino quando a
mensagem for recebida por algum processo destinatério (escolhido de forma
nao-deterministica). O recebimento da mensagem é representada pela aresta

definida abaixo.

e No processo Py, a aresta rotulada pela instrucao ¢ — «?, com limites de tempo
[I',4], significa que, se a guarda ¢’ for verdadeira, o processo tenta receber
uma mensagem através do canal . O controle s6 passa para o local de des-
tino quando a acao correspondente ao envio de uma mensagem por este canal

(definida acima) for executada simultaneamente por algum outro processo.

Os limites de tempo sao combinados do seguinte modo: suponhamos que, durante
max(l,1') unidades de tempo, o controle do processo P; tenha permanecido no local
L;, o controle do processo Py tenha permanecido no local Lé-/, e as guardas ¢ e ¢
tenham sido satisfeitas continuamente. Entao, P; e Py podem proceder, de forma

’ . ; -/ .
sincrona, para os locais Lj e Lj,, respectivamente.
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. y
Por outro lado, se P; permanecer no local L} e Py permanecer no local L} e

as guardas c¢ e ¢ forem satisfeitas continuamente durante min(u,u’) unidades de
~ ’ . ; i/

tempo, entao P; e Py devem proceder, de forma sincrona, para os locais Lj e Lj,,

respectivamente, ou algum outro processo deve falsificar ¢ ou ¢'.

3.4.1.3 Multiprogramacao

Um sistema multiprogramado P composto por m processos tem a forma

OLP [ P II - (I P

Como no caso de um sistema multiprocessado, © define o estado inicial, e cada
P; é um processo que pode ser representado por um diagrama de agao temporizado,
definido da mesma forma. O significado informal da aresta da figura 3.7, no en-
tanto, é modificado para refletir a existéncia de um unico processador que executa

alternadamente os m processos:

O limite minimo garante que, quando o controle do processador tinico permanecer
no local L; durante pelo menos [ unidades de tempo e a guarda ¢ for verdadeira, o
controle pode passar para o local Li. O limite minimo tem o mesmo significado que

no caso multiprocessado.

O limite maximo estipula que, quando o controle tiver permanecido no local Lé-
durante u unidades de tempo com a guarda c verdadeira, o controle deve passar para
Li. Aqui hd uma diferenca importante em relagao ao caso multiprocessado: nao hé
a possibilidade de que outro processo falsifique a guarda ¢, j4 que ha apenas um

processador.

Transigoes nulas e locais de entrada sao definidos como no caso de diagramas de

sistemas multiprocessados.
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3.4.1.4 Funcionalidade de uma Acao

Os simbolos de acao que rotulam as arestas de um diagrama de acao temporizado nao
trazem nenhuma informacao sobre a funcionalidade da acao; i.e., como ela relaciona
os valores-verdade dos atributos do estado de origem com os valores-verdade do estado

destino.™*

Para suprir esta informacao, representamos a funcionalidade de cada acao g € I’

do seguinte modo:

(php?a"'apn) i) (q17q2a-">qn)

onde cada p, e cada ¢, 1 < x < n, é uma féormula proposicional da forma a ou da

forma —a, onde a é um atributo.

O significado pretendido é o seguinte: para cada z,1 < x < n, se o estado de
origem de uma transicao rotulada por g satisfaz a formula p,, entao o estado destino

da transicao satisfaz a féormula g,.

Como exemplo, consideremos a agao inverteSinal, cujo efeito é o de multiplicar
por -1 o valor de uma variavel inteira v. Os atributos de interesse sao as proposicoes
vzero (interpretacao: o valor de v é zero), vpos, (interpretagao: o valor de v é positivo)
e vneg (interpretacao: o valor de v é negativo). A funcionalidade da agao inverteSinal
pode ser expressa como

(vpos, vpos, vpos, vneg, vneg, vneg)

inverteSinal
s

(vneg, ~wvpos, ~vzero, vpos, ~wney, TVzZero)

14Na literatura, é comum o uso de atributos tipados (varidveis) e acdes com argumentos (geral-
mente, atribuigoes da forma z := €, onde Z é um vetor de varidveis e € um vetor de expressoes). Por
simplicidade, utilizamos nesta dissertagao atributos proposicionais e simbolos de acao atémicos, mas
somos obrigados, entao, a fornecer informagoes adicionais sobre os efeitos de uma acao, conforme

explicado nesta secao.
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3.4.1.5 Dependéncias entre Atributos

O conjunto A de atributos é escolhido de acordo com as propriedades do sistema nas
quais estamos interessados. No entanto, A pode conter atributos cujos valores-verdade
possuam alguma relagao de dependéncia entre si, como as proposicoes vzero, vpos e
vneg do exemplo acima. Neste caso, torna-se necessario especificar estas dependéncias

através de um conjunto de férmulas proposicionais:
vzero < (—wpos A —vneg)

—wzero — (vneg < —wpos)

A especificacao destas dependéncias, alias, permite que a funcionalidade da acgao
1nverteSinal seja expressa de forma mais compacta, pois os valores-verdade dos atri-
butos nao especificados explicitamente podem ser determinados através das férmulas
de dependéncia:

) invertis)inal (

(vpos, vneg vneg, vpos)

3.4.2 Traducao para o Modelo Abstrato

O uso de diagramas de acao temporizados como modelos concretos de sistemas
reativos exige um mapeamento para sistemas de transicao temporizados, pois sao
estes objetos que constituem a semantica da linguagem logica apresentada no préximo

capitulo.

Sao apresentados, a seguir, mapeamentos de diagramas de acao temporizados para
sistemas de transicao temporizados. Estes mapeamentos sao diferentes para os casos

de multiprocessamento e de multiprogramacao.
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3.4.2.1 Multiprocessamento

Um diagrama de acao temporizado correspondente a um sistema reativo multiproces-
sado da forma

OPL || P[] ... || Pu

é mapeado para o seguinte sistema de transicao temporizado S

1. O conjunto de simbolos de atributo A inclui os simbolos de atributo sobre
os quais o diagrama de agao temporizado foi construido, mais as proposicoes
especiais da forma atL! para cada processo i, 1 < i < m, e cada local L’ do
processo i. O significado pretendido de atL§ é o de que o controle do i-ésimo

processo se encontra no local Lj;.

2. O conjunto de simbolos de agao I' é o mesmo sobre o qual o diagrama de agao

temporizado foi construido.

3. O conjunto de estados W é o conjunto de todas as valoracoes possiveis dos

simbolos de atributo de A (incluindo as proposigoes especiais da forma atL@).

4. Cada aresta do diagrama com o né Lj- como origem e o né Li como destino,
rotulada pela acao com guarda ¢ — ¢ e limites de tempo [[,u], é mapeada em
um conjunto de transicoes rotuladas pela acao g. Mais precisamente, dados w

g
ew € W, w = w' se e somente se

(a) atL! é verdadeiro em w;
(b) atLi é verdadeiro em w';
(¢c) ¢ é verdadeiro em w;

(d) Para todo p, e todo g, presentes na especificagao da funcionalidade de g

(ver 3.4.1.4), se p, é verdadeiro em w, entao g, é verdadeiro em w';

o4



(e) Para todo atributo a € A cujo valor-verdade nao puder ser determinado
pelas relagoes de dependéncia (ver 3.4.1.5) a partir da verdade de todos
0s ¢, tais que p, é verdadeiro em w, a é verdadeiro em w se e somente
se a for verdadeiro em w’. Mais formalmente, para todo a € A\ {a, |
w satisfaz p, A (¢z — ax V ¢z — —ag)}, w satisfaz a se e somente se w’

satisfaz a.

Além das transicoes geradas pelas arestas do diagrama, existem transicoes ro-

tuladas pela acdo nula (idle) w 2% w para todo w € W.

Transicoes de entrada e; sao criadas para cada processo P;. Dois estados w, w'’

~ . o~ €e;
estao ligados por uma transicao de entrada e; (w —= w’) se e somente se

e atL! é falso em w para todo j, e atLy é verdadeiro em w’.

e Todo atributo verdadeiro em w é verdadeiro em w’, e todo atributo falso

em w € falso em w’, com excecao de atLj.

As funcgoes [ e u mapeiam cada transicao nos valores [ e u que rotulavam a
aresta do diagrama que deu origem a transigdo. Em especial, [(idle) = 0 e

u(idle) = oo, e l(e;) =0 e u(e;) = 0.

A funcao de interpretacao dos atributos I mapeia cada atributo a € A no

conjunto de estados que satisfazem a.

O estado inicial wg é aquele no qual todas as sentencas de © sao verdadeiras,
e todas as proposicoes especiais da forma atL;'- sao falsas (i.e., nenhum dos
processos iniciou sua execugao ainda, e o local do controle é indefinido). Para
que o estado inicial seja tinico, © deve determinar o valor verdade inicial de

todos os atributos de A.
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c— ol
[1,u]

Figura 3.10: Instrugoes de envio e recebimento de mensagens

3.4.2.2 Comunicagao e Sincronizagao

Se os diagramas de acao temporizados de dois processos P; e Py contiverem arestas
rotuladas por agoes de envio (em P;) e recebimento (em P;) de mensagens sincronas
do tipo a! e a? (ver 3.4.1.2), estas sao mapeadas em transigoes rotuladas pelo par
(al,a?) —ie., uma agdo conjunta representando a ocorréncia simultanea do envio e

do recebimento da mensagem. Mais precisamente:

Suponha que uma aresta do diagrama de P; tenha o né L;'- como origem e 0 no
L como destino, sendo rotulada pela agao com guarda ¢ — a! e pelos limites de
tempo [[,u]. Suponha também que uma aresta do diagrama de Py tenha o né Lj-l,
como origem e o né L, como destino, sendo rotulada pela acio com guarda ¢ — a?

e pelos limites de tempo [I', '] (ver figura 3.10).

. (al,a?) . .o~ .
Dados dois estados w e w', w "——" w’ no sistema de transicao temporizado se e

somente se

. L .
L. atL} e atL} sao verdadeiras em w;

A L _
2. atLj, e atLj, sao verdadeiras em w';
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3. ¢ e ¢ sao verdadeiras em w;

4. Para todo p, e todo g, presentes na especificacao da funcionalidade de a! (ver

3.4.1.4), se p, é verdadeiro em w, entao ¢, é verdadeiro em w’;

5. Para todo p, e todo ¢, presentes na especificacao da funcionalidade de a?, se

p. ¢ verdadeiro em w, entao ¢, é verdadeiro em w’;

6. Atributos cujos valores-verdade nao sao determinados pelas funcionalidades de
a! e a? e pelas dependéncias entre os atributos tém o mesmo valor-verdade em

w e em w (ver item 4e em 3.4.2.1).

3.4.2.3 Exemplo

Um exemplo simples do uso de diagramas de acao temporizados é apresentado a
seguir. Um processo P verifica, repetidas vezes, se um determinado evento ocorreu,

enquanto um dado limite de tempo (timeout) nao for ultrapassado.

Apenas o diagrama do processo P é apresentado. A ocorréncia do evento aguardado
é representada pela proposicao ¢ (¢ se torna verdadeira pela a¢ao de algum outro pro-
cesso rodando concorrentemente com P). A instrucao ¢ — nop, onde nop é uma
acao especial, sem funcionalidade, que passa para o local seguinte mas nao altera o

restante da memoria, é abreviada para test(c).
O processo P é especificado pelo diagrama da figura 3.11:

No inicio da execucao, P encontra-se no local de entrada Ly. Durante 10 unidades
de tempo, P pode passar para o local Ly, verificando se a proposicao ¢ é verdadeira
(i.e. se o evento aguardado ocorreu). Se nenhum outro processo rodando em paralelo
com P tornar c¢ verdadeira durante estas 10 unidades de tempo, o controle passa

imediatamente para o local L.
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test (c)

[0, ]

test (true)

[10, 10]

Figura 3.11: Diagrama de acao temporizado do exemplo

O valor de u determina a frequéncia com que o valor da proposicao ¢ é testado por
P. Se u for maior do que 10, pode acontecer que P nem teste o valor de ¢ antes de
passar para Lo. Se u estiver entre 0 e 10, P precisa verificar o valor de ¢ pelo menos

uma vez a cada v unidades de tempo.

3.4.2.4 Multiprogramacao

No mapeamento de um sistema multiprogramado da forma
O[PL (|| P[] - [[| P

para um sistema de transicao temporizado, dois fatores devem ser considerados:

e Fim qualquer instante, o controle do sistema se encontra em um local de um

tinico processo (0 processo ativo).

e A estratégia de escalonamento dos processos deve ser levada em consideragao

no estudo do comportamento do sistema.

Como no caso de sistemas multiprocessados, o conjunto de atributos A do sis-

tema de transicao temporizado ¢ aumentado com proposigoes especiais do tipo atL%;
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no entanto, um conjunto adicional de atributos da forma ativo; (significando que o
processo i é o processo ativo) torna-se necessario. Obviamente, em qualquer estado
w do sistema de transicao temporizado, no maximo um dos atributos ativo; pode ser

verdadeiro.'® Os outros processos j, com j # i, sao ditos suspensos.

O estado inicial wy do sistema de transicao temporizado é aquele em que © é
satisfeito, todas as proposicoes da forma atLé- sao falsas, e todas as proposicoes da
forma ativo; sao falsas (i.e., no inicio da execugao do sistema, nenhum processo esté

ativo).

As arestas do diagrama geram transicoes exatamente do mesmo modo que no caso
multiprocessado. Da mesma forma, transicoes rotuladas pela acao nula e transicoes

de entrada também sao criadas.

Além destas, transicoes de escalonamento precisam ser acrescentadas. Em uma
transicao de escalonamento w =% w’, os valores verdade de no maximo dois atributos
ativo; podem variar; mais precisamente, para algum ¢ o valor de ativo; passa de
verdadeiro para falso (significando que o processo i foi suspenso); opcionalmente,
para algum j o valor verdade de ativo; passa de falso para verdadeiro (significando

que o processo j foi reativado).

O conjunto exato de transigoes de escalonamento depende da estratégia usada pelo
escalonador, uma informacao que nao esta contida no diagrama de acao temporizado,
devendo ser especificada a parte. Um exemplo seria uma estratégia “gulosa”, onde
um processo ativo assim permanece até que sua execugao termine (i.e., todas suas
agoes estejam desabilitadas); neste momento, algum outro processo com uma agao
habilitada, caso exista, é ativado. Para esta estratégia, as transicoes de escalonamento

escg ~ .
w — w' geradas sao tais que

1. Em w, ativo; é verdadeiro para algum processo ;

15Esta restricio pode ser acrescentada as dependéncias entre os atributos.
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¢ — resume(s)

[1,u]

—

-

Figura 3.12: Aresta com instrucao resume

2. Em w’, todos os atributos tém o mesmo valor que em w, com exce¢ao de ativo;
(i representando o processo que esta sendo suspenso) e possivelmente ativo; (j

representando o processo que esta sendo ativado);
3. Nenhuma outra agao (salvo a a¢do nula) esta habilitada em w;

4. Existe alguma agao (além da agao nula) habilitada em w’'.

Para permitir maior flexibilidade nas estratégias de escalonamento, instrucoes es-
peciais de escalonamento podem ser acrescentadas a linguagem dos diagramas de acao
temporizados. A instrugao resume(s), onde s C {1,2 ...,m}, suspende o processo
atual e ativa, de modo nao-deterministico, um processo P; com j € s. Quando s ¢é
um conjunto unitario {j}, abreviamos resume({j}) como resume(j). A abreviatura

suspend representa resume{j | 1 < j <m,j #i}.

No mapeamento para sistemas de transicao temporizados, cada aresta da forma

, . .~ resume(s)
da figura 3.12 é associada a transicoes w —  w’, onde:

1. ativo; é verdadeiro em w;

2. ativo; é verdadeiro em w’ para algum j € s.
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3. atLi é verdadeiro em w;
4. atL! é verdadeiro em w';
5. ¢ é verdadeira em w;

6. Todos os outros atributos tém o mesmo valor em w e em w’.

Se a troca de processos pode ser considerada instantanea, os limites de tempo das
transicoes de escalonamento podem ser definidos como [ = u = 0. Caso contrario,
os valores devem ser ajustados para refletir o tempo necessario para o escalonador

suspender um processo e ativar outro.

3.4.2.5 Exemplo

O exemplo a seguir mostra como representar uma situacao de espera nao-ocupada:
um processo P; deve liberar o processador para outro processo P; durante 10 unidades
de tempo, e entao ser reativado. Para isto, um processo Pr (um timer) é rodado em
paralelo em um processador diferente (i.e., o sistema é denotado por O[(F; ||| F;) ||
Pr]. O processo Pr é representado pelo diagrama da 3.13. A acao test(t) — setat

torna o atributo ¢ falso somente se ¢ for verdadeiro.

Suponhamos que o controle do processo P; esteja no local L; e o controle do
processo P; esteja no local t5. O processo P; ativa o timer e suspende a si mesmo,
cedendo o processador para o processo P;, através da sequéncia da figura 3.14. A

acao setat torna o atributo ¢ verdadeiro.

10 unidades de tempo depois, o timer reativa o processo P;.
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test (t) = nega t

0.0 ~a
Lesume (i) ~

[10, 10]

Figura 3.13: Diagrama de acao temporizado do processo Pr do exemplo

Figura 3.14: Diagrama de acao temporizado da ativacao do timer do exemplo
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3.4.2.6 Muiltiplos Processadores e Outras Extensoes

A discussao acima sobre multiprogramacao supos a existéncia de um tnico proces-
sador que deve ser compartilhado pelos processos de um sistema reativo. O forma-
lismo pode ser estendido, no entanto, (como mostra [11]) para uma situacao em que
existe um pool de processadores aos quais os processos podem ser alocados estatica

ou dinamicamente.

A mesma referéncia discute, ainda, o uso de prioridades e interrupgoes para a
especificacao de estratégias de escalonamento mais poderosas e semelhantes as uti-

lizadas em sistemas operacionais modernos ([19]).

Embora discussoes deste tipo sejam importantes para ilustrar a adequacao de
diagramas de acao temporizados e sistemas de transi¢ao temporizados como modelos
de sistemas reativos, elas se encontram além do escopo deste capitulo, cujo propdsito
foi apenas o de apresentar estes formalismos. No préximo capitulo, uma linguagem

légica para raciocinar sobre sistemas de transicao temporizados sera proposta.
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Capitulo 4

RETOOL

4.1 O Operador ¢

Em [18], Segerberg introduziu a nogao de um operador §, o qual, quando aplicado a
uma dada proposicao ¢, denota o conjunto de agoes que tornam ¢ verdadeiro. Neste
capitulo, definimos uma légica de acoes dotada de um operador semelhante, que tem,

como modelos, sistemas de acao temporizados, apresentados no capitulo anterior.

O operador ¢ de Segerberg serviu como base para uma extensao da logica dinamica
([9]) contendo elementos de légicas de agoes, onde g denota ag¢oes que levam a estados
onde ¢ é verdadeiro. Em [4, 7], o operador foi estendido de duas maneiras diferentes: a
primeira extensao foi introduzida para raciocinar sobre pré-condigoes e pds-condicoes,
com a forma diddica pdq. A segunda extensao, relativa a aplicagoes de tempo real,
acrescentou limites de tempo maximos e minimos as acoes: nela, o termo de acao
po*q denota as agoes que tornam ¢ verdadeiro em menos de u unidades de tempo,
desde que tenham permanecido habilitadas em estados que satisfazem p durante no

minimo [ unidades de tempo.
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Em [4, 7], esta ultima extensao foi chamada de RETOOL (Real-Time Object-
Oriented Logic, uma referéncia ao objetivo maior de produzir uma formalizacao de
sistemas de tempo real orientados a objetos). Nao foi atingido um consenso, no en-
tanto, quanto a denotagao exata de um termo de acao pdq. Nos dois trabalhos citados,
duas semanticas diferentes foram propostas para RETOOL; esta dissertacao sugere
uma terceira, oferecendo uma axiomatizacao adequada, acompanhada de provas de

correcao e completude fraca:

e [4] definiu pdg como denotando o conjunto de todas as agdes que tornam ¢
verdadeiro a partir de estados onde p vale, com a exigéncia adicional de que
estas agoes estejam habilitadas em todos os estados onde p vale; chamamos esta

defini¢ao de Semantica da Condi¢do de Habilitagao (SCH) do operador 6.

e Em [7], pdq foi definido como denotando todas as agdes g tais que, se g parte
de um estado onde p vale, entao g conduz a um estado onde ¢ vale; chamamos

esta definicao de Semantica da Implicagao Material (SIM) do operador 6.

e Nesta dissertagao, apresentamos uma definicao de pdq onde este termo significa
o conjunto de acoes que partem apenas de estados onde p vale e tornam g

verdadeiro; esta é a Semdantica da Condi¢ao Necessdria (SCN) do operador 6.

As abordagens semanticas mais promissoras para RETOOL como uma linguagem
logica para descrever sistemas de transicao computacionais parecem ser justamente
a SCN e a SCH. A préxima secao define a linguagem de RETOOL. Em segoes pos-
teriores, a SCN é apresentada, acompanhada de uma axiomatizacao adequada, com

provas de correcao e completude fraca.
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4.2 A Linguagem de RETOOL

As entidades sintaticas primitivas de RETOOL sao os simbolos de atributo (que, nesta
versao proposicional da lgica, sdo simples letras proposicionais) e simbolos de a¢ao.
Denotamos o conjunto de simbolos de atributos como A, e o conjunto de simbolos de

acao como [

A 16gica pressupoe um conjunto ordenado (TIME, <), com minimo 0. Uma cons-
tante 0o, que nao é elemento de TIME, esta disponivel, tal que ¢ < co para todo t €

TIME. As outras categorias sintaticas sao:

Definicao 4.2.1 (Proposicoes de estado (PFE))
pi=al-plp—p
onde a € A.
Definicao 4.2.2 (Termos de acao (7'A))
tu=g|mb"q
onde g € T,p,q € PE |l € TIME, uw € TIME U{c0},l < u.
Definicao 4.2.3 (Férmulas)

pu=alty Dty | =¢|o— ¢ |[tlo]|[]p

ondea € A, t,t,to € TA, p € PE.

4.3 Semantica da Condigao Necessaria (SCN)

A semantica de RETOOL ¢é definida sobre sistemas de transigao temporizados (ver
3.3.1) com conjunto de simbolos de atributo A e conjunto de simbolos de a¢ao I'. Dado

um sistema de transigao temporizado (W, —, [, u, I, wy), valem as seguintes defini¢oes:
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Definicao 4.3.1 Uma proposicao de estado p denota o sequinte conjunto de estados:

o [a] =1(a) para a € A;
o [=p] =W\I[pl;

o [p—=pT=W\I[p])UIlr]
Em especial, [T] =W e [L] = 0.
Definicao 4.3.2 Um termo de agao t denota o sequinte conjunto de transicoes:

o [g] = {(w,w') | w5 w'};

o [piotq] =

{(w,w) [ Jg el [
(w2 w') A
enable(g) C [p] A
Yo, v (v L") = (v € [q])) A
(1 <(g) <ulg) <u)

}

onde enable(g) significa o conjunto de estados do sistema de transi¢ao nos quais

a acdao g estd habilitada.

Definicao 4.3.3 A satisfacao de uma féormula em um estado w de um sistema de

transicao temporizado S € definida como:
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S,wkEp sss w € [p];

S,w k= (ty Dty) sss [t] C [t2];

Swik-¢ s Suw o

SwkE¢—¢  sss S,wlE ¢ implica S,w = ¢';

S w = [t sss  S,w' = ¢ para todo w' tal que (w,w") € [t];
S,wi=[1p sss S, wo = p.

4.3.1 Comentarios

4.3.1.1 Termos de Acgao como Instrucoes

A denotacao de um termo de acao da forma p;6"q é um conjunto de transicoes tal que,
se uma transi¢ao rotulada por um simbolo de acao g estiver incluido na denotacao,
entao todas as transicoes rotuladas por g também estao incluidas na denotacao. Isto
equivale a dizer que, se os simbolos de acao representam instrugoes atomicas, entao é
a instrugao representada por ¢ (em vez de uma ou outra ezecu¢do da instrugao) que

esta associada as condigoes p e ¢ e aos limites de tempo [ e u.

4.3.1.2 Subsuncao

“D” é o operador de subsuncao. Dizer que um termo de acao t; esta subsumido em
um termo t, significa que toda agao denotada por ¢; também é denotada por ts (mas
nao necessariamente vice-versa). A subsungao pode ser vista como um refinamento
de agoes: as agoes denotadas por t; refinam as denotadas por t5. Note que a verdade

de uma férmula de subsuncao independe do estado w em questao.
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4.3.1.3 Termos de Acao Especiais

Alguns termos de acao com denotacoes interessantes podem ser construidos com as
constantes L e T. Para proposigoes de estado p e ¢ diferentes de T e L (omitimos [

e u destes termos, pois a énfase, aqui, é nas proposigoes, nao nos limites de tempo):

[p6T] = todas as transigoes rotuladas por agoes com condigao necesséria p. Nao

é especificada qualquer pés-condicao.

[Téq] = todas as transi¢oes rotuladas por agoes com pés-condigao g. Nao é

especificada qualquer condicao necessaria.

[poL] = [Lo6L] =[L6T] =[ToL] =[Ldq] = 0;

4.3.1.4 Acoes produtivas

Ao dizer que uma dada acao g torna g verdadeiro, pode parecer razoavel exigir que
q seja falso no estado de origem; i.e., a acao altera, de fato, o valor-verdade de g,
produzindo uma situacao que nao existia antes. Uma acao deste tipo é chamada de
acao produtiva. A semantica do operador ¢ dada acima nao impoe tal condicao. No
entanto, um operador produtivo ¢’ pode ser definido em termos do operador nao-

produtivo é do seguinte modo:

pd"g = (p A —q)i6%q

4.3.1.5 Habilitacao de uma Acao

Na secao 3.2.1, definimos, para cada agao g € I', o conjunto enable(g) como

enable(g) = {w € W | Ju' tal que (w,w’) € L}
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Este ¢ o conjunto de todos os estados onde g esta habilitada. Dizer que um estado
w pertence a enable(g) equivale a dizer que a féormula =(g O To6L) é verdadeira
em w, ou ainda, que a férmula [g] L é falsa em w. De agora em diante, usaremos a
abreviatura enabled(g) para —[g] L. Um estado w pertencera a enable(g) se e somente

se a férmula enabled(g) for verdadeira em w.

Para um termo de agao t = p;6"q, enable(t) é o conjunto de todos os estados
onde pelo menos uma agao g € [p;6“q] esté habilitada. A abreviatura enabled(p;6"q)

significa, entao, —[p;6"q| L.
Assim, temos, para t € T A,

enabled(t) = —[t] L

4.4 Uma Axiomatizacao para a SCN

Esta se¢ao apresenta uma axiomatizagao de RETOOL em sua versao SCN. As seguintes

definicoes caracterizam o calculo dedutivo:

Definigao 4.4.1 (Sequéncia de Derivacao, Teorema) Seja ¢ uma formula RE-
TOOL. Escrevemos = ¢ se e somente se houver uma sequéncia finita de formulas
1, G2, ey O, cOM P, = &, tal que cada ¢;(1 < i < n) ou € uma instancia dos esque-
mas de axioma de RETOOL ou € a conclusao de uma regra de inferéncia onde cada
premissa aparece como ¢; na sequéncia para algum j < i. Denominamos tal sequéncia

uma sequeéncia de derivagao de ¢. Dizemos que ¢ é um teorema de RETOOL.

Definicao 4.4.2 (Relacao de Derivabilidade) Para todo conjunto A de formulas
RETOOL e toda formula RETOOL ¢, escrevemos A = ¢ se e somente se houver

uma sequéncia finita de formulas ¢1, g, ..., ¢n, com ¢, = ¢, tal que cada ¢;(1 <
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i < m) ou é um elemento de A, ou é uma instancia de um esquema de axioma de
RETOOL, ou é a conclusao de uma regra de inferéncia onde cada premissa aparece
como ¢; na sequéncia para algum j < i. Denominamos tal sequéncia uma sequencia
de derivacao de ¢ a partir de A. Dizemos que A deriva ¢. Denominamos - a relagao

de derivabilidade. Para A unitdrio = {1}, escrevemos ¢  ¢.

4.4.1 Axiomas e Regras

Os seguintes esquemas de axioma e regras de inferéncia compreendem o célculo dedu-
tivo de RETOOL.! A prova de correcao, na préxima secao, inclui comentérios sobre

0s esquemas e regras mais importantes.

! Assumimos a existéncia de um célculo dedutivo adequado para provar propriedades que digam

respeito apenas ao operador < e aos elementos de TIME U{oo}.
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(CP)

(K)

ey

(N)

(9)

(S1)

(S2)

(S3)

(CN)

(Pos)

(Lim)

Todos os axiomas e regras do Célculo Proposicional

1](6 — ¢) — ([t — [tly)
[1p = q) = ([Ip = [lg)

[lp = [t p
1]l ]p — (enabled(t) — [p)
[

J=p < = ]p

-[]L

AF¢  Abp
=t AF[lp

AFenabled(t) —p AFftlg AFLI<I(t) <

u(t) <wu

At D podug

tDOt

(tl D) tg) — ((tg D) tg) — (tl D) tg))

(t1 D ta) — ([ta]® — [t1]®)

(t D pi6*q) — (enabled(t) — p)

(t D pd“q) — ([tlg)

(t D pd*q) — (enabled(t) — 1 <I(t) <wu(t) < u)
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(Global—D) (tl D) tz) e [t] (tl D) tz)

(Lim-6) I(pdtq) =1 u(pdq) =u

4.5 Correcao

Nesta secao, a correcao da axiomatizacao acima é provada em relacao a Semantica da
Condicao Necessaria. Para tanto, definimos as nogoes de satisfatibilidade, verdade,
validade e consequeéencia para determinar quando um sistema de transicao temporizado

¢ um modelo de um conjunto de formulas RETOOL:

Definigao 4.5.1 (Satisfatibilidade) Uma formula RETOOL ¢ € satisfativel se e
somente se existe algum estado w de algum sistema de transi¢cdo temporizado S tal

que ¢ vale em w (escrito S,w = ¢).

Definicao 4.5.2 (Verdade em um Sistema de Transi¢cao Temporizado) Uma
formula RETOOL ¢ € verdadeira em um sistema de transi¢ao temporizado S (escrito

S | ¢) se e somente se ela é satisfeita em todos os estados de S.

Definigao 4.5.3 (Validade) Uma férmula RETOOL ¢ € vdlida (escrito = ¢) se e

somente se ela € verdadeira em todos os sistemas de transicao temporizados.

Definigao 4.5.4 (Consequéncia) Uma formula RETOOL ¢ é consequéncia de um
conjunto A de formulas RETOOL (escrito A = ¢) se e somente se, para todo sistema
de transi¢cao temporizado S, se todas as formulas de A forem verdadeiras em S, entdao

¢ também ¢é verdadeira em S.
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Esta nogao de consequéncia é chamada de “consequéncia global” em [9]. E uma
defini¢ao mais fraca do que a defini¢ao alternativa de consequéncia (que estipula que
A = ¢ se e somente se, para todo estado w de todo sistema de transigao temporizado
S, se todas as férmulas de A sao verdadeiras em w, entao ¢ também é verdadeira
em w). Achamos razodvel adotar esta definigao de consequéncia porque, na descri¢ao
de um sistema reativo S, esperamos que as férmulas de uma especificacao A sejam
verdadeiras em todos os estados do sistema de transicao temporizado que representa
S. Queremos, com a légica, deduzir propriedades decorrentes de A (i.e. verdadeiras
em todos os estados do sistema em questdo), ainda que tais propriedades nao sejam

vélidas (i.e., verdadeiras em todos os estados de todos os sistemas).

A correcao da axiomatizacao consiste na prova da seguinte proposicao:

Teorema 4.5.1 (Correcao) Para toda formula ¢ da linguagem de RETOOL

Fo = F9¢

A prova é feita por inducao sobre o comprimento da sequéncia de derivacao de ¢.
Como casos-base, temos os teoremas derivados através de sequéncias de derivacao de
comprimento 1 (i.e., os axiomas). O passo da inducao consiste na prova de que, para
toda regra de inferéncia, se as premissas sao féormulas verdadeiras, entao a conclusao

também é uma formula verdadeira.

4.5.1 Prova e Comentarios

Na prova de corre¢ao a seguir, omitimos o esquema (CP) — todos os axiomas e re-

gras do Calculo Proposicional. Os mais importantes dos outros axiomas e regras
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sao acompanhados de comentarios sobre as caracteristicas de sistemas de transicao

temporizados que eles buscam capturar.

(K)  [t](¢ — o) = ([tle — [t]¥)
[(p —a) = ([1p = [la)

Prova:

Seja S um sistema de transigao temporizado. Suponha que S, w = [t](¢ — ¢) em
um estado w. Entdo, para todo g € [t], w % w’ implica S,w’ }= ¢ — 1. Suponha,
para fins de contradigao, que S, w £ [t]¢ — [t], i.e., que S,w = [t]¢ mas S, w = [t].
Entéo existe um estado w” tal que w % w”, g € [t] e S,w” W 1. Além disso, para
todo estado w’, w % w' implica S,w’ = ¢. Entao S,w” = ¢ e S, w" = 1, e, portanto,
S,w"” = ¢ — 1, contradizendo a suposicao inicial de que ¢ — 1 vale em todos os

t-sucessores de w.

Um raciocinio semelhante se aplica ao caso da modalidade [ |, onde S;w |= [ |p

significa que p vale no estado inicial wy.

@ [lp—[Hl]p
[ Jp — (enabled(t) — [ ]p)
[]=p < —[lp
[ ]L

Prova:

e Para [ |[p — [t][ ]p: em um sistema de transi¢ao temporizado S, para todo
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w € W, temos que

Swk{lp

S,wy = p

Vg e[t : (w5 w' = S w = p)
Vg e[t]: (w2 w = S k= []p)
Ssw =[] p

¢4

e Para [t][ |p — (enabled(t) — [ ]p): em um sistema de transicao temporizado S,

para todo w € W, temos que

S,w = [t Ip &
Vg € [t] : (w 5w’ = S,w' = []p) =
(S,w [ enabled(t)) = (Fuw': S,w" E=[]p) &
S,wy = p &
S,w=[lp

e Para [ |[-p < —[ |]p: em um sistema de transicao temporizado S, para todo
w € W, temos que
Sswk-llp <
S, wo Ep &
S;wo E-p &
S,w = []-p
e Para —[ | L: em um sistema de transicao temporizado S, nunca é o caso que

S,wo ): 1.

(S1) tDt

Prova:
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Para todo sistema de transicao temporizado S e estado w,

(S,wi=t21t) & ([t € [i)

(SZ) (tl D tz) — ((tg D) t3) — (tl D) tg))

Prova:

Suponha que (t; D t2) e (to D t3) valham em um estado w de um sistema de
transicao temporizado S. Pela transitividade de C, temos que [t;] C [t3]. Portanto,

S, w ):tl D ts.

(S3) (t1 Dta) — ([ta]® — [t1]0)

Prova:

Em um sistema de transicao temporizado S, suponha S,w = t; D t; em um
estado w. Entao [t;1] C [t2]. Suponha também S, w = [ta]¢. Entao, em todo estado
w' tal que (w,w’) € [t2], ¢ vale. Suponha, para fins de contradigao, que S, w = [t1]é.
Entao, haveria um estado w” tal que (w,w”) € [t;] e S,w” [~ ¢. Mas, pela suposi¢ao
inicial, temos que (w,w”) € [t1] implica (w,w”) € [t2], e portanto ¢ precisa valer em

w”. Assim, S,w [= [t1]¢.
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(CN) (t D pi6*q) — (enabled(t) — p)

Comentario:

Este axioma trata de uma condi¢ao necessaria para que um termo de agao t seja
subsumido por um termo de acao da forma p;6"q: sempre que t estiver habilitado em

um estado w, p deverd ser verdadeiro em w.
Prova:

Suponha que S,w = t D pd*q em um estado w de um sistema de transigao
temporizado S. Entao, enable(t) C [p], e, para toda agao g € [t], S, w |= enabled(g)
implica S, w = p.

(Pos) (¢t D poq) — ([tlg)

Comentario:

Este axioma simplesmente afirma que qualquer agao que tenha ¢ como péds-condi¢ao

de fato torna ¢ verdadeiro ao ser executada.
Prova:

Suponha que S,w = t D pd*q em um estado w de um sistema de transigao
temporizado S. No caso de nenhuma agao g € [t] estar habilitada em w, S,w = [t]q
vacuamente. Se hd uma acao g € [t] habilitada em w, pela definigdo do operador ¢,

g sempre conduz a estados onde g vale.
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(Lim) (t D pi6“q) — (enabled(t) — 1 < I(t) < u(t) < u)

Comentério:

Este axioma simplesmente afirma que todas as agoes subsumidas por p;0“qg re-

speitam os limites de tempo [ e wu.
Prova:

Suponha que S,w E t D pd"q em um estado w de um sistema de transigao
temporizado S. Se hd uma agao g € [t] habilitada em w, pela definigao do operador

6,1 <1(g9) <ulg) <u.

(Global-D) (tl D) tg) — [t] (tl D) tg)

Comentério:

Este axioma diz respeito ao carater global do operador de subsuncao: se uma
subsuncao é verdadeira em um estado de um sistema de transicao temporizado, ela é

verdadeira em todos os estados do sistema.
Prova:
Pela prépria defini¢ao da relacao de satisfagao de formulas RETOOL (ver 4.3.3).

O
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(Lim-6) l(po¥q) =1 u(pd“q) = u

Comentario:

Estes axiomas definem os limites de tempo de um termo de acao construido com

o operador 6.
Prova:

Pela propria definicao do operador 6.

(N) Ao AFp

Arftl¢  AF[]p

Prova:

Suponha que p vale em todos os estados de um sistema de transicao temporizado
no qual A é verdadeiro. Em especial, p vale em wy; portanto, S,w = | |p para todo
estado w de S. De forma andloga, para todo w, ¢ vale em todos os estados w’ tais

que w % w' para algum g € [t]; assim, S, w = [t]¢.

(6) AlFenabled(t)—p AH[tlg AFI<I(t)<u(t)<u
AFtDpdtq

Comentario:

Esta regra captura uma condicao suficiente para que um termo de acao t seja
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subsumido por um termo de acao da forma p;0“q. A regra permite que o operador o

seja introduzido para construir termos de agao a partir de proposicoes de estado.
Prova:

Suponha que as premissas sejam verdadeiras. Entao, para toda acao g € [t],
enable(g) C [p]. Além disso, em todo sistema de transi¢ao temporizado S no qual
A seja verdadeiro, para todo par de estados (w,w’) tal que w % w’, temos que
w' = q. Temos também que [ < I(g) < u(g) < u. Estes trés fatos implicam em que

[t] € [p6"q]. Logo, t D pd*q também serda uma férmula verdadeira em S.

O
Corolario 4.5.1 O Teorema da Correcao equivale ao sequinte enunciado:
Para toda formula ¢,
(35Tw: S,wk¢) = (-9)
Prova:
Fo = Eo¢ &
Fo = Vo &
(FSFw : S;w = —¢) = Fo &
(FSFw : S;w =) = ¥
O

Isto significa que, se uma férmula v é satisfativel, entao =) nao é um teorema.
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4.6 Regras Derivadas e Teoremas Interessantes

Apresentamos, a seguir, algumas regras derivadas e teoremas de RETOOL. Estes

resultados serao uteis na prova de completude da préoxima secao.

1. (CN-Enfraq):
A F enabled(p6*q) — r

A piorg D ridtq

Uma agao com condi¢ao necessaria p também tem uma proposicao mais fraca

r como condigao necessaria. (Note que - enabled(p;6*q) — p.)

Prova:

1. At enabled(p6tq) — r

2. A pdtq D pidtq (S1)

3. AF (pb“q D pd'q) — [pd“qlq (Pos)

4. AF [pdqlq (Modus Ponens 2, 3)
5 AFI<I<u<u (TIME)

6. A pdiqg D ridg (6 1,4,5)

2. (Pos-Enfraq):
AF [potglr
A piotqg O piovr

Uma acao com poéds-condicao necessaria ¢ também tem uma proposicao mais
fraca r como pés-condigao (bastando que ¢ — r valha nos estados de destino

da referida agao).

Prova:
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L Ak [pdq)r
2. A pidtq D pidtq (S1)
3. AF (pd"q D pidq) — (enabled(pid*q) — p) (CN)
4. A+ enabled(p6“q) — p (Modus Ponens 2, 3)
5. AFI<I<u<u (TIME)
6. A pdtqg D pdtr (61,4, 5)
3. (Subs-0):

Al—tlel(S“q Al—tQDrméns Al_tlDtQ
At (enabled(ty) — (p A 7)) A t1]s

Se uma acao é subsumida por outra, quando a primeira estd habilitada, as
condicoes necessarias e pés-condicoes de ambas se combinam conforme estipu-

lado pela conclusao da regra.

Prova:
1. AFt Dpdiq
2. AFtyDr,o"s
3. ARty Dt
4. AFt; D pdhq— (enabled(ty) — p) (CN)
5. Ak enabled(t;) — p (Modus Ponens 1, 4)
6. AFt; Dta— ((t2 Drpd™s) — (t1 D rpd™s)) (S2)
7. AbFty Drpots (2X Modus Ponens 2, 3, 6)
8. AF(t; Dryds) — (enabled(ty) — r) (CN)
9. AF enabled(t;) —r (Modus Ponens 7, 8)
10. Ak enabled(ty) — (p A ) (CP 5,9)
1. AF (ty Drpd"s) — [t]s (Pos)
12. A F[ty]s (Modus Ponens 7, 11)
13. A F (enabled(ty) — (pAT)) A [t1]s (CP 10, 12)
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4. (Lim-Enfraq):
Al <I<u<u)
A pibtq S prévq

Um acao com limites de tempo [ e u também satisfaz limites de tempo mais
liberais I’ e u'.

Prova:

AR <I<u<u)

A I(pidtg) =1 Lim-6)
A Fu(pdiq) =u Lim-¢)
AT <I(pd"q) < u(pidtq) <u’ (TIME)

A F enabled(p6™q) — p
AF [pétqlq
At pistq D pré*'q

como na prova anterior)

como na prova anterior)

N e W =

(
(
(
(
(
(

5. (Subs-Enabled):

F (t1 D ta) — (enabled(t;) — enabled(ts))

Prova:

1. F(t; Dta) = ([ta] L — [t1] L) (S3)

2 F ([l — (W] 1) = (Ala]L — ~[6]1)  (CP)
3. F(t1 Dty) — (—[t]L — —[ta] L) (CP)
4. F (ty D ty) — (enabled(t;) — enabled(ty)) (Def)
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6. (Pos-Falso):
F —enabled(p6" L)

Prova:

1. Fpbl D vl (S1)

F (pt L D pétl) — [p6“ L)L (Pos)

= [0t L] L (Modus Ponens 1, 2)
F —enabled(p6" L) (Def)

- W

7. (Nec-Falso):
F —enabled(L,6"q)

Prova:
1. F L;6%g D 1;6%q (S1)
2. F (L% D Li6%q) — (enabled(L;0%q) — L) (CN)
3. F enabled(L;6"q) — L (Modus Ponens 1, 2)
4. + —enabled(L;6%q) (CP)

4.7 Completude Fraca

4.7.1 Definicoes e Consideracoes Iniciais

Para provar a completude fraca de RETOOL, sao necessarias as seguintes defini¢oes

e resultados:
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Definicao 4.7.1 (Consisténcia) :

1. ¢ ¢é consistente se e somente se t/ =¢ (0 que equivale a ¢t L ).

2. Um congunto finito {¢1, ¢a, ..., or} € consistente se e somente se a conjun¢ao

O1 N\ pa A ... A\ @ for consistente.

3. Um conjunto infinito ® de formulas é consistente se e somente se todo subcon-

jgunto finito de ® for consistente.

4. Uma formula ou conjunto que ndo seja consistente é chamado de inconsistente.

Definicao 4.7.2 (Conjuntos maximais consistentes) Um conjunto ® de formulas

¢ dito maximal consistente se e somente se:

1. @ for consistente, e

2. Para toda formula ¢ de RETOOL, ou ¢ € ®, ou =¢ € .

4.7.1.1 Propriedades Envolvendo Conjuntos Maximais Consistentes

Lema 4.7.1 Todo conjunto consistente ® de formulas pode ser estendido para um

conjunto maximal consistente.

Prova:

Seja @ um conjunto consistente. Seja a seguinte enumeracao de todas as férmulas

RETOOL:
¢07 ¢1, ¢27 ceey d)na
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Definimos a seguinte sequéncia de conjuntos

Py C P CPy C...C D, C ..

com Py = & e os demais conjuntos definidos como

D, se ®, U{¢,} é inconsistente;
q)nJrl =

®, U{p,} caso contrario

Definimos, entao,
d, = U d,
n>0
®,, é consistente, pois, se nao fosse, haveria um subconjunto finito inconsistente
U C ¢,. Mas, neste caso, U deveria estar contido em ®,, para algum valor de n. No
entanto, para todo n, ®, é consistente, por construcao. Logo, chegariamos a uma

contradicao.

®, é maximal consistente, pois, se nao fosse, haveria uma férmula ¢ tal que
&P, e d,U{op} é consistente. No entanto, esta férmula ¢ pertence a enumeracao
de formulas construida no inicio desta prova. Digamos que ¢ = ¢,, na enumeragao. Se
¢n & P, é porque ¢, nao foi incluida em ®,,, o que acarreta ¢, U{¢,} inconsistente.

Isto nos levaria a uma contradigao.

Lema 4.7.2 Todo conjunto mazimal consistente ® ¢ fechado para \=; i.e., para toda

formula ¢,

PHp=0pcd

Prova:
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Suponha ¢ + ¢. Se ¢ & @, entao —¢ € P, pela definicao de conjunto maximal
consistente. Mas, entao, pela definicao de derivabilidade, ® + —¢, e dai & + L,

contradizendo a suposicao inicial de que ® é consistente.

Corolario 4.7.1 Seja ® um conjunto maximal consistente. FEntao, para todas as

formulas ¢ e 1):

1. = ¢ implica ¢ € ® (i.e., & contém todos os axiomas e teoremas de RETOOL).

2. ¢ € ® se e somente se ~p & PD.

3. Se ¢ € ® implica ¢ € @, entdo (¢ — 1) € @, e vice-versa.

Lema 4.7.3 Seja A um conjunto qualquer de formulas. Seja ¢ uma formula. Se,

para todo conjunto mazximal consistente ®, A C & implica ¢ € P, entao A+ ¢.

Prova:

Suponha que nao seja o caso que A F ¢. Entao AU{—¢} é consistente. Como todo
conjunto consistente pode ser estendido para um conjunto maximal consistente (lema
4.7.1), existe um conjunto maximal consistente contendo A e =@, o que contradiz a

suposicao inicial.
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4.7.2 Visao Geral

O resultado discutido nesta segao é a reciproca do Teorema 4.5.1 (Corregao). De-
sejamos provar que, para toda féormula RETOOL ¢, se ¢ é valida, entao ¢ é um

teorema:

Teorema 4.7.1 (Completude Fraca) 2

F¢ = Fo

O enunciado deste Teorema é equivalente a

o = o

i.e., para algum estado w de algum sistema de transicao temporizado S,

7o = Swk-¢

substituindo ¢ por —, isto equivale a

’7/_'77b = S7w):77b

para algum estado w de algum sistema de transicao temporizado S.

Assim, provar a completude fraca de RETOOL equivale a provar que toda férmula
consistente é satisfativel. Como toda férmula consistente esta contida em um con-
junto consistente e todo conjunto consistente esta contido em um conjunto maximal
consistente (lema 4.7.1), basta provar que todo conjunto maximal consistente é sat-
isfativel. Isto sera feito através da construcao de um modelo RETOOL S¢ contendo,
para cada conjunto maximal consistente ®, um estado we tal que S¢ wg = ®. Este

modelo, chamado modelo canonico, é definido na préxima subsecao.

20 termo “fraca” diferencia este tipo de completude da nocio de “completude forte”, que significa
que, para todo conjunto © e toda férmula ¢, é o caso que © = ¢ = O F ¢. A completude forte de

RETOOL nao é examinada nesta dissertacao.
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4.7.3 O Modelo Canoénico

4.7.3.1 Definicao

O modelo candnico, como qualquer modelo RETOOL, deve ser definido com base
em um conjunto de atributos A¢ e um conjunto de simbolos de acao I'“. Embora
possamos definir A como contendo atributos arbitrarios a, as, ..., nao podemos fazer
o mesmo com ['“; pois RETOOL é uma logica para raciocinar, em tltima analise, sobre
a funcionalidade de acoes (i.e., suas condigoes necessarias, pés-condigoes e limites de
tempo). Simbolos de acao arbitrarios g, g, ... simplesmente nao carregam este tipo

de informacao funcional.

Para resolver este impasse, construimos um conjunto de simbolos de acao I'° e, ao
mesmo tempo, definimos a funcionalidade de todos os simbolos g € I'* através de um

conjunto ¥ de féormulas RETOOL.

Sendo A um conjunto de simbolos de atributos arbitrarios, definimos as seguintes

classes de equivaléncia a partir do conjunto de proposigoes de estados (ver defini¢ao

42.1) PE ={p,q,...}:
Definicao 4.7.3 Para cadap € PE, p={r| Fp<r}
Feito isto, definimos o conjunto de simbolos de acao I'“ da seguinte forma:
Definigao 4.7.4 T'“ = {“p;6"q” | p,q € PE\ 1, le TIME, ue TIME U {o0}}
A intengao é criar um simbolo de acdo para cada quadrupla (p,q,,u) composta
pelas proposicoes de estados satisfativeis p e ¢ (a menos de equivaléncia tautolégica)

e pelos limites de tempo [ e u. Isto é, desejamos que haja um simbolo de acao

para cada combinagao possivel (e satisfativel) de condigao necesséria, pdés-condigao
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e limites de tempo. Para que os simbolos tenham o significado desejado, definimos

a funcionalidade de cada “p;6*q” € I' através do seguinte conjunto > de férmulas

RETOOL:
N =
{(“pi6 7 D pi6q) | p,q € PE\ L, 1 € TIME, u e TIME U {oc}}

U

{(p6°q D “pi6"q") | p.q € PE\ L, 1 € TIME, ue€ TIME U {oc}}

Assim, em todo modelo S que satisfaca ¥, cada simbolo de acao “p;6"q” servira
como “testemunha” do termo de acao p;0*q, com a denotacao do simbolo correspon-

dendo exatamente a denotacao do termo (o que sera provado mais adiante).

Além da funcionalidade dos simbolos de acao, precisamos fornecer outro tipo de
informacao extra-légica para a construgao correta do modelo canonico: a especificagao
do estado inicial. Para tanto, definimos um conjunto consistente © contendo todas
as proposicoes de estado x1,xs,... que desejamos que sejam verdadeiras no estado

inicial, necessitadas com a modalidade [ |:

O = {[ |z, [ ]2, ...}

Exigimos, ainda, que o conjunto {z | [ ]x € ©} seja consistente.

Uma consequéncia da escolha de I'“ e dos conjuntos ¥ e © é que nao estaremos mais
provando o teorema da completude para todas as férmulas RETOOL, mas apenas
para as formulas que sao validas na classe de modelos RETOOL restrita aqueles que

satisfazem Y U ©.

Além disso, a possibilidade da existéncia de conjuntos © diferentes que satisfacam

nossas exigencias nos leva a uma classe de modelos canonicos. Nesta classe, o conjunto
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de estados é igual em todos os modelos, mas o estado inicial é diferente para cada

modelo, dependendo da escolha de O.
O teorema da completude fraca a ser provado, entao, se torna:

Teorema 4.7.2 (Completude Fraca com )

SUBE¢ = XUOF4

Isto equivale a mostrar que
YUK = Swgkoe

para algum estado w de algum sistema de transicao temporizado S no qual ¥ U ©

seja verdadeiro.

Segue-se a definicao completa do modelo canonico S°:

Definicao 4.7.5 (Modelo Canénico) Para um conjunto de simbolos de atributo
A¢ ={ay, as, ...}, o conjunto de simbolos de agdo I'° e os conjuntos ¥ e © definidos
acima, o modelo candnico de RETOOL € definido como S¢ = (W€, —° 1¢ u, I¢ w§),
onde

o Conjunto de estados:

W = {w | w mazimal consistente e (X UO) Cw}

e Transicoes: para todo par de estados w e w'

W s w\ [wq) C
onde w\['p"q"] = {o|['P6"7"l6 € w}
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e Funcoes de limites de tempo:
lc(“ﬁléuq”> — l

UC(“ﬁléqu”> =

e Funcao de interpretacao:

I(a) ={w e W°| 5% acw}

e Fstado inicial:

w§ € algum estado designado de W€ tal que wy = O\ | ]

4.7.3.2 Comentarios

Estados do modelo candnico: Um estado do modelo canonico é definido como
sendo o préprio conjunto maximal consistente que ele satisfaz. Por economia

de simbolos, usamos, entao, w em vez de ® ou we.

Transicoes: As transigoes sao definidas sintaticamente no modelo canonico de acordo
com o que esperamos da modalidade [g], g € T': se w F [g]¢, entao w’ F ¢ para

todo w' tal que w % w'.

Derivabilidade nos estados do modelo canénico: Em algumas ocasioes, no res-
tante desta prova de completude, diremos que uma dada férmula ¢ pertence a
um dado estado w do modelo canénico “por um dado axioma” ou “por uma
dada regra de inferéncia”, referindo-nos ao fato de que um conjunto maximal
consistente w é fechado para a relagao de derivabilidade (lema 4.7.2 e corolario
4.7.1); i.e., ¢ é uma instancia de um esquema de axioma ou da conclusao de

uma regra cujas premissas também pertencem a w.
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4.7.3.3 Propriedades do Modelo Canénico

Para provar que o modelo canonico satisfaz, de fato, todas as extensoes maximais
consistentes de > U ©, precisamos mostrar que, em 5S¢, a relacao de derivabilidade
coincide com a relagao de satisfacao |=.2 Antes disso, porém, resultados mais basicos

precisam ser provados:

Lema 4.7.4 O conjunto de formulas XU © ¢ consistente; i.e., o conjunto de estados

do modelo canonico é nao-vazio.

Prova:

Segundo a defini¢ao de consisténcia (def. 4.7.1), um conjunto infinito serd consis-
tente se e somente se qualquer um de seus subconjuntos finitos for consistente. Para
mostrar que X U © é consistente, mostraremos que um subconjunto finito arbitrario

de ¥ U © ¢ consistente. Chamemos este subconjunto finito de Xy.

Um dos coroldrios do Teorema 4.5.1 (Correcao) é o que afirma que um conjunto de
férmulas é consistente se ele for satisfativel (coroldrio 4.5.1). Assim, basta encontrar
um modelo RETOOL contendo um estado que satisfaga 3, para provar que X (e,
por consequéncia, XU ©) é consistente. Vamos construir este modelo a partir de uma

andlise do contetido de Xy:

3Na definicao do modelo canénico, isto foi garantido apenas no que diz respeito aos simbolos de
atributo e, por extensdo, as proposigoes de estado (ver a definigdo 4.3.3 — relagdo de satisfagdo — e

o item relativo a fungdo de interpretagao I°¢ na definigao 4.7.5).
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Y4 ¢ um conjunto finito de férmulas da forma

{ a1 DOp1, 0" a,
92 O P2,,0"q2,

9k D Pry, 0" G,
1 m15”151 D) hl,

T9 m26v282 D) hg,

Ty 0780 D Iy

[y, g, [}

As seguintes restricoes valem para as féormulas de ¥:

Todos os simbolos de acao g1, go, ..., gr sao diferentes entre si.

Todos os simbolos de agao hq, hs, ..., h, sao diferentes entre si.

Se existem i e j tal que g; = hj, entao p; = r;, ¢; = 55, l; = mj e u; = v;.

Todas as proposicoes de estado py, pa, ..., pr sao diferentes entre si.

e Todas as proposicoes de estado qi, qa, ..., i sao diferentes entre si.
e Todas as proposicoes de estado r1, 7o, ..., 7, sao diferentes entre si.
e Todas as proposicoes de estado sq, So, ..., s, sao diferentes entre si.

Construimos o seguinte modelo para ¢, baseado no conjunto de simbolos de a¢ao

{917927 -Gk, hl; hg, 7hn}
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e O conjunto de estados consiste em todas as valoragoes possiveis do conjunto de

proposicoes de estado envolvidas:*
{p17p27 oy Py 415,42 o Qs 71,725 -3 Ty S15,525 «vvy Sy L1, L2y -1 0y xt}
e Para cada férmula de ¥ da forma

9 D pi, 0" ¢

criamos transicoes de cada estado que satisfaz p; com todos os estados que

satisfazem g;.
e Para cada férmula de ¥ da forma
Tj m; 6vj8j D) hj

criamos transicoes de cada estado que satisfaz r; com todos os estados que satis-
fazem s;. Nao ha conflito com as transigoes criadas no item anterior, justamente
porque se g; = hj, entao p; = rj, ¢; = s;, [, = m; e u; = v;; i.e.,, as mesmas

transicoes sao criadas nos dois itens.

e Definimos as funcoes de limites de tempo [ e u de modo que

o~
—~
2
~—
I
S
—~
S

i ~—
Il
&

— =
IA
-~
IA
o

IN
.
IN
S

e A funcao de valoracao [ leva cada atributo a ao conjunto de estados nos quais

a ¢ verdadeiro.

e O estado inicial wy é um estado designado de W tal que as férmulas xq, xo, ...2;
sao verdadeiras em wp. Como exigimos que © \ [ ] fosse consistente, seu subcon-
junto finito {z1,xs, ...z} também o serd, e existird uma valoragao que satisfaz

este subconjunto finito.

4Se houver dependéncias entre as proposicdes de estado envolvidas, o nimero de valoracoes

possiveis sera menor do que se as proposicoes de estado forem independentes entre si.
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O sistema de transi¢ao temporizado construido desta forma satisfaz todas as
féormulas de ¥y. Como Xy é um subconjunto finito arbitrdrio de ¥ U ©, temos,

entao, que ¥ U O ¢é satisfativel e, consequentemente, consistente.

Definimos o conjunto de simbolos de acao I' com a intencao de que um simbolo
de acao “p;6“q” tenha o mesmo significado que o termo de acao p;0“q. Que esta

coincidéncia de denotagoes ocorre é provado através dos proximos lemas.

Lema 4.7.5 (Coincidéncia na relacao de derivacao) Para todo w € W€, para
todo p,q € PE\J~_, para todo | € TIME ;u € TIME U{cco}, para todo termo de agdo

t, e para toda formula ¢:

w -t D pdtq = wktD “potq”
w ik pdtg Dt & wk “potqg” Dt
w k= [p6“q|o & w k= [“p6vq”]¢

Prova:

Lembramos que todas as férmulas de ¥ pertencem a todo w € W¢. Em especial,

pléuq D “ﬁl6u677 (4.1>

“ni6"q" O pidq (4.2)

pertencem a w.

Para a primeira equivaléncia:

whktDpdétq < (por (4.1) e pelo axioma (S2))
whktD “potq”
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Para a segunda equivaléncia:

whktD “pdé"q" < (por (4.2) e pelo axioma (S2))
wkt D pdiq

Para a terceira equivaléncia:
Suponha w F [p;6“q|¢. Por (4.1) e pelos axiomas (S2) e (S3),

w b [pé qle — [“pi6"q" ]

Suponha w F [“p;6“q"|¢. Por (4.2) e pelos axiomas (S2) e (S3),

w [P 7)o — [pi6“qlo

Lema 4.7.6 (Coincidéncia para a férmula enabled()) Para todo w € W€, para

todo p,q € PE\ 1, para todo | € TIME ,u € TIME U {oc}:
w € enable(pdq) <  wtk enabled(p6“q)

Pelo lema anterior, a equivaléncia vale também para a formula enabled (“p,6™q”).

Prova:
(=) :

Suponha que w € enable(pé*q). Entao existe w’ tal que w \ [pd*q] C w'.
Se w I/ enabled(p;6“q), entdo, como w é maximal consistente, seria o caso que
w F —enabled(p;6*q). Mas —enabled(p;6“q) é uma abreviatura para [p;6“q]L, o que
significaria que L € w’. Logo, w - enabled(p;6"q).
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(=)

Suponha que w F enabled(p;6“q); i.e., enabled(p6"q) € w, o que é uma abre-
viatura para —[p;0“q] L € w. Devemos mostrar que existe w’ tal que w \ [p;6"¢] C w'.
Isto equivale a mostrar que w \ [p6"q| é consistente, o que é feito provando-se a

seguinte afirmacao:

Afirmagao: Se w € maximal consistente e w \ [p6"q| é inconsistente, entao

w F [pdtg] L.
Prova da afirmacao:

Seja w um conjunto para o qual valham as premissas. Entao, algum subconjunto
finito de w\ [p;6"¢q| é inconsistente. Sendo este subconjunto {¢y, @, ..., P }, temos que
F=(d1 Ada A ... Agy). Temos também que F —(p1 A o A ... A ¢, A —¢) para qualquer

formula ¢; i.e., {¢1, ¢, ..., P, 7@} é inconsistente para qualquer férmula ¢.

Pelo célculo proposicional, temos que

=or — (¢2 - (-~-(¢k - ¢)))

Pela regra (N),

= pid al(dr — (62 — (.(dr — 8)...)))

Chamando (¢g — (...(¢x — ¢)...)) de &, temos

= [p6"ql(¢1r — €)

e, por (K)
= [P0 q)ér — [pi6*ql€

Mas, como ¢; € w \ [p6“q], temos que [p;6“ql¢1 € w. Logo, por modus ponens,

[p16“q)§ € w. Repetindo-se este argumento k vezes, chega-se a conclusao de que
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[p16“q]¢ € w. Como ¢ era uma férmula arbitrdria, mostramos que [p;6“q]L € w,
contradizendo a suposicao inicial do lema. Logo, w\ [p;6“¢] nao pode ser inconsistente,

e existe w’ tal que w \ [p;6*q] C w'; portanto, w € enable(p;6“q).

O

O lema a seguir fornece algumas implicagoes do fato de dois estados w e w’ do

modelo canonico estarem ligados por uma transicao:

“x 6u~77 »
Lema 4.7.7 Para todo par de estados w,w' € W€, se w "5 w', entdo

1. w  enabled(p,6"q)
2. wkp
3. wk [pdiqlq

4. w'tq

Prova:

Sejam w e w' tais que w 0 . Entdo
L. w\ [“p6“q"] C w'. Mas, pelo lema 4.7.5, isto equivale a w \ [p;6%q] C w'. Assim,

[p16“q] L ndo pertence a w, e w F enabled(p;6“q).

2. Pelo axioma (S1), w F pd“q D pid“q; pelo axioma (CN) e modus ponens,
w F enabled(p6"q) — p; por modus ponens de novo, usando o item anterior,
w bk p.

3. Pelo axioma (S1) e pelo axioma (Pos), w F [p;6“qlq.
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4. Pelo lema 4.7.5, w - [p;6%ql¢g < wtF [“p6“q"]q; logo, w' F q.

O

Por fim, o seguinte lema afirma que as denotagoes de “p;6"q” e de p;6*q coincidem

no modelo canonico.

Lema 4.7.8 No modelo canénico, [“p6"q”"] = [pi6“q].

Seja (w,w') € [“p6"q"]. Pelo lema 4.7.7, temos que w = p e w'  ¢q. Como p
e ¢ sado proposicoes de estado, derivabilidade coincide com satisfagao; logo, w = p e

w' |= q. Pela definigao de T'¢, temos que | < I(“p;6“q”) < u(“p6"q") < w.
Assim, estao satisfeitas as condigoes para que (w,w’) € [p6“q].

(2)

Seja (w,w') € [pd"q]. Entao existe um g € I'“ tal que enable(g) C [p], Vv, v :

(v L v =0 Eq), el <Il(g) <u(g) <u. Chamemos este g de “7,6Y5".
Ser=p,§=¢q,x=1ey=u, aprova estd terminada. Suponha que nao.

Temos enable(“r,6Y5") C [p] e enable(“T,6Ys") C [r]; dai, enable(“7,6¥5") C

[pAT].

wx ey <)

Analogamente, quanto as pds-condicdes, temos que Vo, v’ : (v 250 o = o
) 3 9 b

qAs).

Quanto aos limites de tempo, temos que | < x <y < u.
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Assim, [“7,65"] C [“(p A7),6"(q A s)7]-
Sejam v e v’ dois estados quaisquer do modelo canénico. Entao, temos

(v,0") € [“F.6Y8"] = wvkpAr

Pelo lema 4.7.7, isto equivale a

v F enabled(“7,6Y8") = wvbkpAr

Como v é maximal consistente,

v F enabled(“7,6Y5") — (p A1)

Como v é qualquer conjunto maximal consistente contendo X U©, pelo lema 4.7.3,

Y U O enabled(“r,6Y5") — (p A1)

Como F (p Ar) — p, temos

YU O F enabled(“F,.6Y5") — p (4.3)

Para as pos-condigoes, sabemos que

(v,0") € [“F,6Y8"] = vk [“F.6Y"](qg A s)

Mas, também, ainda que (v,v') & [“7.6Y5”], também v F [“7,.6Y5"](q A s); dali,

conclui-se que

YUOF [“7,6Y8"](qg N\ s)

Como F (¢ A's) — ¢, temos

SUO F [“F,6Y5"]q (4.4)
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Para os limites de tempo, temos

Yuoekrili<z<y<u (4.5)

Por (4.3), (4.4), (4.5) e pela regra (8), concluimos que

SUOF 785 D ot

Pelo axioma (S3), para qualquer férmula ¢,

EU@F [uﬁlé‘uqﬂ]qs_) [Ltfx6y§77]¢

Assim, para w e w' da suposigao inicial, como w \ [“7,6Y§"] C w’, também w \

[uﬁléugﬂ] g w/’ e (w7w/) 6 [[“]515“(77]]-

4.7.4 O Lema da Coincidéncia

Para mostrar que o modelo canonico satisfaz todos os conjuntos maximais consistentes
contendo XU O, precisamos provar a coincidéncia entre derivabilidade e satisfacao no

modelo. Isto é feito no

Lema 4.7.9 (Coincidéncia) : Para todo estado w € W€, para toda formula ¢

pew & SCwEe

Prova:

A prova é feita por inducao na formacao da férmula ¢:
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(Caso 1) ¢ =p € PE:
Pela definicao de I°.
(Caso 2) ¢ =1t Dty

Como os simbolos de acao primitivos podem ser substituidos por termos de acao
construidos com ¢, gerando férmulas equivalentes no modelo canoénico (lema 4.7.5),
e como as denotacoes dos simbolos de acao coincidem com as denotagoes dos termos

de agao (lema 4.7.8), podemos nos restringir ao caso em que
t1 = pi6*q
ty = 1r,0"s
(=)
Suponha que p;0“q D r,6"s € w.
Queremos mostrar que w = p;6“q D r,,0"s, o que equivale a [p;6“q] C [rmo™s].
Seja (w,w’) € [p6“q]. Entao
P0"q O 1, 0"s € w
Vo [rmé"slo — [pétqle € w
Vo [rmd"slpew = [pd'qlo € w

w\ [rmé™s] Cuw'

(w,w") € [r,6"s]

(pelo axioma (S3))

(por w ser maximal consistente)

(porque w \ [p6“q] C w’)

A

(<)

Suponha que w | p6*q O r,0"s. Isto significa que [p6“q] C [rmé"s]. Entao,

para todo estado w do modelo canonico,
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[p6a] € [rimé"s]
w = enabled(pdq) = wlEr
w = enabled(piétq) = whkr

(pelo lema 4.7.6 e pela definigao de 1)

(por w ser maximal consistente)

(N

w = enabled(p;6*q) — (w arbitrario contendo ¥ U )

Y U O F enabled(p6tq) —

No que diz respeito a pds-condicao, temos que, para todo estado w do modelo

canonico,

[pi6"q] € [rmd"s] =
w = [pidtqls = (pelo lema 4.7.7)
w = [pd¥qls < (w arbitrério contendo ¥ U ©)

Y UOF [pbiq]s

Quanto aos limites de tempo, temos que m <[ < u < n.

Logo, pelas regras derivadas (CN-Enfraq) e (Pos-Enfraq) e pelo teorema (Lim-

Enfraq) (ver segao 4.6),
YUOF p6tg Drpdts

Concluimos que w F p;6*q D r,,0"s.
(Caso 3) ¢ =

(Hipétese indutiva: v e w & S w =)

- €w <& (por w ser maximal consistente)
veZ€w & (pelah.i)
wl1Y & (pela definigao de )
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(Caso 4) ¢ =1y — 1y

(Hipdtese indutiva: ¢; € w < S w |y, i € {1,2})

P — Py €W < (por w ser maximal consistente)
Yhhew=1Ycw <& (pelahi.)

wEYP = wE1Y, < (peladefinigao de =)

w1 — e

(Caso 5) ¢ = [t]v

(Hipdtese indutiva: ¢y e w & S w =)

(=)

Suponha que [t]i) € w. Entao, ¥ € w )\ [t].

Para todo estado w', (w,w') € [t] = w\ [t] C w'.
Le., para todo estado w', (w,w’) € [t] = ¢ €w'
Pela hipétese indutiva, w' = 1.

Como para todo estado w', (w,w’) € [t] = w' =1, temos que w |= [t].
(<)

Suponha que w = [t]).

Afirmacao w \ [t] U {—} € inconsistente.

Prova da afirmacao:
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Suponha que w \ [t] U {—1} seja consistente. Entao, pelo lema 4.7.1, existe uma
extensao maximal consistente w’, e como w \ [t]U{—9} C w’, temos que (w,w") € [t].
Além disso, =) € w', e pela hipétese indutiva e pelo caso (3) desta prova, w' = =,

e, portanto, w |= [t} contradizendo a suposicao inicial.

Desta afirmagao, concluimos que algum subconjunto finito de w\ [tJU{—¢} é incon-
sistente. Seja este subconjunto {¢1, ¢a, ..., ¢, 710} (incluimos —), pois, mesmo que
o conjunto sem —) ja seja inconsistente, certamente continuara sendo inconsistente

com —)).

A inconsisténcia deste subconjunto implica que

Fa(p1 Ada Ao Ay A)

Pelo calculo proposicional, temos que

Fér— (2 = ((0r — 1))

Pela regra (N),
=t (dr = (@2 = (D = ¥).)))

Chamando (¢g — (...(¢r — )...)) de &, temos

= [tl(or — €)

e, por (K)
= [t]or — [pi6"ql€

Mas, como ¢; € w \ [t], temos que [t]¢, € w. Logo, por modus ponens, [t|§ € w.

Repetindo-se este argumento k vezes, chega-se a conclusao de que [t]¢ € w.

(Caso 6) ¢ = []p
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(Hipétese indutiva: p e w < S w = p)

Como todos os estados do modelo canénico contém o conjunto © = {[ |z1, [ |zo, ...}
e como o estado inicial wf do modelo canonico satisfaz, por construgao, © \ [ | =

{z1, 29, ...}, temos que, para qualquer estado w € W¢,

[Jlrew < SwkEzrz < SSwiE]||r

4.8 Mapeamento DATs — RETOOL

Esta se¢do mostra como traduzir um diagrama de acao temporizado (DATs — ver
secao 3.4) para um conjunto de férmulas RETOOL que descreve o comportamento

do sistema retratado no diagrama.

Dado um diagrama de acao temporizado D, com conjunto de atributos Ay, con-
junto de simbolos de acao I'y e condigoes iniciais ©, produzimos um conjunto de

formulas RETOOL baseadas nos seguintes atributos e simbolos de agao:

o A= A,U{atLy,atLy,...,atL, 1}, onde L;;0 < i < n sao os locais do diagrama.
Estes atributos da forma at L; sao interpretados como significando que o controle
da execugao se encontra no local L; (ver mapeamento DATs — Sistemas de

Transicao Temporizados nas se¢oes 3.4.2.1 e 3.4.2.4).

o I' =T, U {entry,idle}. O novo simbolo de acao entry rotula a transigao de
entrada do sistema (ver segao 3.4.2.1). O simbolo de acao idle corresponde a

acao nula.

As férmulas RETOOL geradas para o diagrama D sao:

108



Local do controle :

atL; — (/\ —atL;)
i#]

Em cada estado, o controle da execucao se encontra em no maximo um local.

Estado inicial :

[J(C A\ —atLi) A©)

0<i<n

O estado inicial do sistema é aquele que satisfaz as condigoes iniciais © e no

qual o controle da execugao nao se encontra ainda em nenhum local L;.

Transicao de entrada :
entry O (( )\ —atL) AO) 6= (atLo)
0<i<n
A transicao de entrada tem como condigoes necessarias as formulas que carac-
terizam o estado inicial. Além disso, a transicao de entrada deve conduzir ao

local Ly em algum instante entre 0 e oco.

Transigoes idle :

enabled(idle)

¢ < [idle]p

A agao idle estd sempre habilitada, e preserva a verdade de todas as férmulas do

estado de onde se origina (i.e., o estado de destino é o mesmo que o de origem).

Transicoes comuns : Para cada acao g que rotula arestas do diagrama como as

mostradas na figura 4.1 a seguinte subsuncao é gerada:

gD ((atLiy Ner) V (atLiy, Nea) V...V (atL;, A cg))
16"
(CLtle \% (ltLjQ V..V CLtij)
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(O
L, 1 g
! [1,u]

™8
[1,u]

Ck—8
ik [1,u]

© OO

Figura 4.1: Arestas de um diagrama de acao temporizado
Além disso, as seguintes férmulas sao incluidas:
atLy Ncy — [glatLy,
atLiy, Nca — [glatL,,
atL; Ncy — [glatL;,

Funcionalidade das acoes : a notacao utilizada na secao 3.4.1.4 para definir a

funcionalidade de uma acao é traduzida para férmulas RETOOL da forma

o — |9l
P2 — [9]g2
P — [9lan

Dependéncias entre os atributos : por fim, as férmulas proposicionais que des-

crevem as dependéncias entre os atributos sao incluidas (ver secao 3.4.1.5).
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4.9 Sobre as Semanticas Alternativas

Como comentado no inicio deste capitulo, duas outras alternativas foram definidas
para a légica apresentada aqui. Cada uma delas se baseia em um significado diferente

para um termo de acao da forma p;0"q.

4.9.1 SIM - Semantica da Implicacao Material

Nesta semantica, apresentada em [7], a denotagdo de um termo construido com o

operador 6 ¢ a seguinte:

[p0%q] = {(w,w') |Jg €T

A SIM carrega o mesmo tipo de informagao que as triplas de Hoare ([12]) da forma
{r}tg{q}, que significam que, se uma proposicao p é satisfeita no estado de origem
de um programa ¢ e a execucao do programa g terminar, entao a proposicao q sera

satisfeita no estado destino.

Como nas triplas de Hoare, nao ha qualquer garantia sobre execucoes de g que se
iniciem em estados nos quais p nao vale. Isto permite a inclusao, em [p;6“q], de pares

de estados (w,w’) onde p nao vale em w nem ¢ vale em w'.

Para a SIM, p é considerada uma pré-condicao relativa das agoes contidas em

[pi6*q].

Além disso, [p;6“q] pode incluir um subconjunto préprio das transigoes rotuladas

por um certo simbolo de acao g (apenas aquelas onde w e w' satisfazem a implicagao
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da definigao de ¢). Isto significa que [p;6“q] representa um conjunto de ezecugoes de

certas acoes, em vez de todas as execugoes de certas agoes, como no caso da nossa

semantica.

4.9.2 SCH - Semantica da Condicao de Habilitagao

A SCH, apresentada em [4], difere da nossa semantica apenas no significado da

proposicao p. Na SCH, a denotagao de um termo construido com o operador ¢ é

[pé"q] = {(w,w) [Fg el |
(w2 w') A
enable(g) = [p] A
Yo, ' ((v % ') = (' € [q])) A

(1 <U(g) <ulg) <u)

Para a SCH, p é considerada a condicao de habilitacao das acoes contidas em
[pi6"q]: estas acoes estao habilitadas em um estado w se e somente se p for satisfeita
em w. K uma definicao mais forte, para a qual, no entanto, ainda nao foi encontrada

uma axiomatizacao adequada.
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Capitulo 5

Conclusoes

5.1 Sumario

Nesta dissertacao, apresentamos uma breve discussao sobre sistemas computacionais
e os modelos formais usados para representar o comportamento destes sistemas. A
légica de acoes RETOOL foi definida para raciocinar sobre o modelo formal de sis-
temas de transicao temporizados, com énfase nas condigoes necessarias, pos-condicoes
e limites de tempo das acoes envolvidas. A correcao e a completude fraca de uma

axiomatizacao recursiva de RETOOL foram provadas.

5.2 RETOOL e MTL

Como a semantica do operador 6 se baseia em parte na nogao de computacao (no que
diz respeito aos limites de tempo), é natural examinar uma combinagao de RETOOL
com uma légica temporal de tempo linear, cujos modelos sao justamente computacoes.

Nesta conclusao, descrevemos brevemente a natureza desta combinacao, que ja foi
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estudada para a Semantica da Implicacaio Material (SIM) de RETOOL em [7] e
que pode ser facilmente adaptada para a Semantica da Condi¢ao Necessaria (SCN)

apresentada nesta dissertacao.

A légica temporal escolhida foi MTL (ver [5]), que é dotada de operadores tempo-
rais com limites de tempo Xpg,. (proximo estado) e Ug, (até), onde ¢ € TIME U {oo0}
e R é uma relagao sobre TIME U {oc}. Estendemos esta linguagem, acrescentando os
termos de acao de RETOOL como proposicoes primitivas; estipulamos que um termo
de acao t é verdadeiro no passo ¢+ de uma computacao se e somente se a denotagao de

t contém a acao responsavel pela transicao tomada no passo .

Seguem-se alguns exemplos de regras de inferéncia (tiradas de [7]) que relacionam

RETOOL e MTL:

enabled(t) — r t D ppd>q
t—rAX_gq

Esta regra afirma que uma acao denotada por ¢ estabelece ¢ no préximo estado
sempre que p for verdadeiro no estado atual e que esta acao for responsavel pela

transicao atual. De acordo com a definicao de computacao, a transicao é instantanea.

p — —enabled(t) ¢t D T,0°T
p— ng_'t

Esta regra captura uma propriedade de safety para o limite inferior de uma acao:
se a verdade de p significa que uma acao t esta desabilitada, e ¢ possui limite inferior
x, concluimos que, p valendo no estado atual, ¢ nao sera tomada pelo menos durante
as proximas z unidades de tempo (o operador temporal G, significa “durante as

proximas x unidades de tempo”).

Outras regras e um exemplo de descrigao de um sistema computacional podem
ser encontradas em [7], para a semantica SIM. Eles podem ser facilmente adaptados

para a semantica SCN adotada nesta dissertacao.
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5.3 Trabalhos Futuros

Trabalhos futuros envolvendo RETOOL e MTL incluem:

e A definigdo de um axiomatizacao adequada para a semantica SCH (alids, a

primeira seméantica proposta para RETOOL em [4]);

e Um estudo comparativo da SCN e da SCH em um contexto de especificacao e

verificacao de sistemas reativos e de sistemas orientados a objetos;

e Um aprofundamento do estudo da combinacao de RETOOL e MTL descrita na

secao anterior.
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