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Resumo

Esta disserta»c~ao de¯ne RETOOL, uma l¶ogica de a»c~oes dotada de um operador

para denotar condi»c~oes necess¶arias e p¶os-condi»c~oes das a»c~oes de um sistema

de transi»c~ao temporizado (uma extens~ao do formalismo de sistemas de tran-

si»c~ao cujo objetivo ¶e modelar sistemas computacionais reativos/concorrentes de

tempo real). Uma semântica para RETOOL ¶e apresentada e comparada com

propostas anteriores. Uma axiomatiza»c~ao adequada ¶e fornecida, com provas

detalhadas de corre»c~ao e completude fraca.

Abstract

This dissertation de¯nes 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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Cap¶³tulo 1

Introdu»c~ao

O termo \concorrência" diz respeito a sistemas de agentes m¶ultiplos que interagem

uns com os outros. Sistemas computacionais concorrentes têm sido o alvo de estudo de

diversos pesquisadores nas ¶ultimas d¶ecadas. As no»c~oes de sistemas reativos e sistemas

de tempo real aparecem frequentemente neste estudo.

A di¯culdade de projetar sistemas desta natureza usando m¶etodos convencionais

de engenharia de software faz com esta seja uma ¶area rica em oportunidades para

aplica»c~ao de m¶etodos formais de desenvolvimento de sistemas. Diversos modelos

matem¶aticos têm sido propostos para descrever os fenômenos que ocorrem na com-

puta»c~ao concorrente/reativa/de tempo real. Ferramentas baseadas nestes modelos

matem¶aticos têm sido propostas para especi¯car e veri¯car software.

Entre os formalismos usados para a especi¯ca»c~ao e veri¯ca»c~ao de sistemas, des-

tacam-se algumas l¶ogicas especiais, cujas caracter¶³sticas as tornam adequadas para

raciocinar sobre modelos matem¶aticos de computa»c~ao concorrente. Entre estas l¶ogi-

cas, destacam-se as variedades de L¶ogica Dinâmica, L¶ogica de A»c~oes e L¶ogica Tem-

poral.
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O objetivo da presente disserta»c~ao ¶e apresentar uma nova l¶ogica de a»c~oes para

raciocinar sobre um destes modelos matem¶aticos: o modelo de sistemas de transi»c~ao

temporizados ([11]).

O cap¶³tulo 2 apresenta uma classi¯ca»c~ao dos sistemas computacionais, esclare-

cendo o relacionamento entre reatividade e concorrência e destacando os sistemas

reativos/concorrentes de tempo real, que nossa l¶ogica pretende modelar. Uma abstra-

»c~ao inicial ¶e proposta, para de¯nir as caracter¶³sticas de sistemas reativos/concorrentes

relevantes para este trabalho.

O cap¶³tulo 3 introduz o modelo matem¶atico dos sistemas de transi»c~ao, explicando

como podemos us¶a-los para representar o comportamento de processos ou sistemas

de processos. Como ¶e o caso com muitos dos modelos formais de concorrência, o

modelo dos sistemas de transi»c~ao ¶e estendido para incluir caracter¶³sticas de sistemas

de tempo real, dando origem aos sistemas de transi»c~ao temporizados.

O cap¶³tulo 4 de¯ne a l¶ogica de a»c~oes RETOOL (REal-Time Object-Oriented Logic

{ uma referência ao objetivo maior de raciocinar sobre sistemas de tempo real orien-

tados a objeto), cujas caracter¶³sticas a tornam adequada para lidar com modelos de

sistemas reativos de tempo real, incluindo informa»c~oes como condi»c~oes necess¶arias,

p¶os-condi»c~oes e restri»c~oes de tempo para a execu»c~ao de a»c~oes. De¯nida uma semântica

formal para RETOOL, em termos de sistemas de transi»c~ao temporizados, ¶e apresen-

tada uma axiomatiza»c~ao adequada, com provas detalhadas de corre»c~ao e completude

fraca.

Por ¯m, o cap¶³tulo 5 tra»ca conclus~oes e relaciona trabalhos futuros.
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Cap¶³tulo 2

Sistemas Computacionais

Este cap¶³tulo apresenta algumas considera»c~oes informais sobre sistemas computa-

cionais e discute crit¶erios que podem ser utilizados para classi¯car tais sistemas se-

gundo sua natureza. Uma vis~ao abstrata de sistemas reativos ¶e constru¶³da para servir

de base aos formalismos apresentados nos cap¶³tulos subsequentes da disserta»c~ao.

2.1 Tipos de Sistemas Computacionais

2.1.1 Sistemas Transformacionais

A vis~ao \cl¶assica" de um sistema computacional ¶e a de um processo que ¶e invocado

pelo usu¶ario, recebe um conjunto bem de¯nido de dados, executa determinadas ope-

ra»c~oes sobre eles e retorna ao usu¶ario os resultados desejados. Pode-se dizer que um

sistema deste tipo transforma os dados de entrada nos dados de sa¶³da.

Por exemplo, programas que lêem um arquivo de entrada, processam seu conte¶udo

e geram um arquivo de sa¶³da ao ¯m de sua execu»c~ao se enquadram nesta categoria.
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Programas executados na modalidade \batch", em geral, s~ao exemplos de sistemas

transformacionais.

Para que um sistema seja considerado transformacional, basta que seu comporta-

mento possa ser modelado matematicamente como uma fun»c~ao dos naturais para os

naturais: os dados recebidos pelo sistema durante sua execu»c~ao formam uma sequên-

cia ¯nita; independentemente dos tipos dos dados envolvidos, esta sequência pode ser

traduzida para um n¶umero natural com a utiliza»c~ao de uma codi¯ca»c~ao apropriada.

Se a execu»c~ao do sistema terminar, a sequência de seus resultados ser¶a ¯nita, podendo

ser igualmente codi¯cada para um n¶umero natural.

Alternativamente, um sistema transformacional pode ser visto como uma fun»c~ao

que mapeia estados iniciais para estados ¯nais, onde, por \estado", pode-se entender

um conjunto de valores de dados (os valores das vari¶aveis manipuladas pelo sistema).

No caso n~ao-determin¶³stico, onde um sistema pode possuir mais de um estado inicial

e/ou mais de um estado ¯nal, o comportamento do sistema pode ser visto como uma

rela»c~ao entre estados iniciais e estados ¯nais.

T¶ecnicas para o estudo do comportamento de sistemas transformacionais envolvem

o uso de formalismos desenvolvidos e estudados desde a d¶ecada de 1960, como L¶ogica

de Hoare [12], por exemplo. As quest~oes de maior interesse relativas a um sistema

transformacional, que estas t¶ecnicas tencionam tratar, s~ao sua corre»c~ao parcial (se a

execu»c~ao do sistema termina, os resultados s~ao os esperados em fun»c~ao dos dados de

entrada?) e sua corre»c~ao total (a execu»c~ao termina e os resultados s~ao os esperados

em fun»c~ao dos dados de entrada?).

2.1.2 Sistemas Reativos

Sistemas que n~ao se prestam µa caracteriza»c~ao transformacional s~ao denominados

reativos. Um sistema reativo, embora possua estados iniciais bem de¯nidos, geral-
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mente ¶e projetado para que sua execu»c~ao jamais termine, n~ao fazendo sentido, ent~ao,

falar em estados ¯nais. O comportamento de um sistema deste tipo consiste em

respostas { rea»c~oes { a eventos e requisi»c~oes do seu ambiente (composto pela combi-

na»c~ao de diversos elementos, entre os quais o usu¶ario, o sistema operacional, outros

processos com os quais o sistema pode interagir durante sua execu»c~ao etc.).

Alguns exemplos comuns de sistemas reativos s~ao programas de controle de pro-

cessos, sistemas operacionais, protocolos de redes e sistemas de reserva de passagens

a¶ereas.

N~ao havendo a no»c~ao de estado ¯nal, as t¶ecnicas usadas para formalizar o compor-

tamento de sistemas transformacionais geralmente n~ao se aplicam a sistemas reativos.

Nestes sistemas, as perguntas que devem ser tratadas s~ao, por exemplo:

² Toda requisi»c~ao feita pelo usu¶ario (ou por algum outro elemento com o qual o

sistema interage) ¶e atendida em algum momento?

² Toda rea»c~ao observ¶avel do sistema corresponde a uma requisi»c~ao feita anterior-

mente?

² O sistema est¶a sempre pronto a atender uma requisi»c~ao qualquer, ainda que n~ao

imediatamente?

Para raciocinar sobre quest~oes deste tipo desenvolveram-se os formalismos apre-

sentados nos pr¶oximos cap¶³tulos desta disserta»c~ao.

2.1.3 Sistemas de Tempo Real

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

fazer restri»c~oes sobre o tempo decorrido entre uma entrada e uma sa¶³da (ou entre
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uma requisi»c~ao e o seu atendimento) durante sua execu»c~ao. Neste caso, o sistema ¶e

denominado de tempo real.

Exemplos t¶³picos de sistemas de tempo real s~ao programas de controle de usinas

nucleares, programas de controle de vôo e sistemas de monitoramento de pacientes

em hospitais.

Alguns sistemas de tempo real s~ao executados em situa»c~oes onde a n~ao-satisfa»c~ao

das restri»c~oes de tempo pode levar a s¶erios preju¶³zos 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 restri»c~oes de tempo que o sistema deve

satisfazer, torna a veri¯ca»c~ao destes sistemas crucial e de elevada di¯culdade.

Os formalismos para o estudo de sistemas de tempo real s~ao relativamente recentes,

e consistem geralmente de vers~oes modi¯cadas de formalismos desenvolvidos para o

estudo de sistemas reativos e/ou concorrentes sem restri»c~oes de tempo. Alguns deles

tamb¶em ser~ao abordados nos pr¶oximos cap¶³tulos desta disserta»c~ao.

2.1.4 Sistemas Concorrentes e Distribu¶³dos

Sistemas concorrentes s~ao aqueles que consistem de diversos componentes, denomina-

dos processos, cuja execu»c~ao conjunta caracteriza o comportamento do sistema como

um todo. Os processos podem ser executados alternadamente, compartilhando a

mem¶oria 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 execu»c~ao ¶e denominado multiprograma»c~ao.

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 execu»c~ao ¶e denominado multiprocessamento.
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No caso geral (uma CPU ou m¶ultiplas CPUs), o sistema ¶e considerado concorrente;

no caso especial envolvendo m¶ultiplas CPUs, o sistema ¶e dito distribu¶³do.

2.1.5 Reatividade £ Concorrência/Paralelismo

Na literatura, ¶e comum o uso indiscriminado dos termos \reatividade" e \concorrên-

cia" para denotar a caracter¶³stica principal de um ¶unico tipo de sistema. A identi¯-

ca»c~ao da classe de sistemas reativos com a classe de sistemas concorrentes pode ser

justi¯cada atrav¶es dos seguintes argumentos:

² Na formaliza»c~ao de um sistema reativo, o ambiente com o qual o sistema in-

terage durante sua execu»c~ao deve ser levado em considera»c~ao. Mesmo que o

sistema reativo consista de um ¶unico processo, o ambiente constitui um elemento

adicional, e sua inclus~ao no modelo caracteriza uma situa»c~ao de concorrência.

² Um sistema concorrente ¶e composto de processos que interagem entre si e com

a plataforma de execu»c~ao subjacente. Sendo assim, cada um destes processos,

separadamente, ¶e um sistema reativo. No estudo de sistemas computacionais,

¶e altamente desej¶avel adotar um ponto de vista composicional, segundo o qual

os componentes de um sistema s~ao encarados como sendo da mesma natureza

que o sistema como um todo. Assim, como os processos de um sistema concor-

rente possuem um car¶ater reativo, o sistema como um todo tamb¶em deve ser

considerado reativo.

2.2 Uma Abstra»c~ao para Sistemas Concorrentes

A caracter¶³stica principal de sistemas reativos/concorrentes que desejamos capturar

na abstra»c~ao que vamos apresentar (ver [3]) ¶e o paralelismo: a simultaneidade da exe-
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cu»c~ao de dois ou mais processos. No entanto, somos obrigados a levar em considera»c~ao

o pr¶oprio conceito de concorrência que adotamos acima, segundo o qual a execu»c~ao

intercalada de processos na CPU ¶unica de um ambiente de multiprograma»c~ao, embora

n~ao seja verdadeiramente paralela, tamb¶em pode ser considerada como concorrente.

Nesta se»c~ao, veremos como as duas modalidades de concorrência (multiprogra-

ma»c~ao e multiprocessamento) s~ao tratadas nesta abstra»c~ao. Na verdade, um sistema

reativo executando em um ambiente multiprogramado ser¶a modelado exatamente

da mesma forma que um sistema composto pelos mesmos processos executando em

m¶ultiplos processadores. Ou seja, esta abstra»c~ao n~ao faz distin»c~ao entre o paralelismo

verdadeiro de m¶ultiplas CPUs e o paralelismo simulado pela execu»c~ao alternada de

processos em uma ¶unica CPU.1

2.2.1 Sequências de Execu»c~ao

Um processo de um sistema reativo/concorrente ¶e, basicamente, um programa se-

quencial; i.e., uma sequência de instru»c~oes executadas uma de cada vez, em uma

ordem bem de¯nida. Como existem outros componentes no sistema, por¶em, a exe-

cu»c~ao sequencial de um processo pode ser afetada pela execu»c~ao 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 vari¶aveis compartilhadas, ou

trocar mensagens entre si.

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

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

instru»c~oes ia1 e ia2. O processo Pb tamb¶em ¶e composto de duas instru»c~oes: ib1 e ib2.

1Desde que quest~oes de tempo real n~ao estejam envolvidas, caso em que a diferen»ca entre multi-

programa»c~ao e multiprocessamento se torna relevante.
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Analisemos o caso em que Pa e Pb s~ao executados em um ambiente multitarefa.

O sistema reativo/concorrente resultante desta composi»c~ao ¶e denotado por Pa jjj Pb

(ver [13]). ¶E f¶acil ver que, se n~ao houver restri»c~oes adicionais sobre as execu»c~oes, as

instru»c~oes de Pa e Pb s¶o poder~ao ser executadas pela CPU ¶unica nas seguintes ordens:

² ia1; ia2; ib1; ib2

² ia1; ib1; ia2; ib2

² ia1; ib1; ib2; ia2

² ib1; ia1; ib2; ia2

² ib1; ia1; ia2; ib2

² ib1; ib2; ia1; ia2

Estas seis alternativas s~ao as poss¶³veis sequências de execu»c~ao do sistema Pa jjj Pb.

O conjunto de sequências de execu»c~ao representa os comportamentos potenciais do

sistema, uma vez que n~ao ¶e poss¶³vel prever, a princ¶³pio, qual das sequências ocorrer¶a

em uma execu»c~ao espec¶³¯ca.

Passemos ao caso em que os processos Pa e Pb s~ao executados simultaneamente

em processadores diferentes, situa»c~ao denotada por Pa jj Pb (ver [13]). Aqui, dada

uma instru»c~ao qualquer ia do processo Pa e uma instru»c~ao qualquer ib do processo

Pb, duas situa»c~oes s~ao poss¶³veis:

1. A instru»c~ao ia tem sua execu»c~ao iniciada e terminada antes do in¶³cio da execu»c~ao

da instru»c~ao ib;

2. Em algum momento, as instru»c~oes ia e ib est~ao sendo executadas simultanea-

mente.
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A situa»c~ao 1 corresponde ao trecho de sequência de execu»c~ao ia; ib. Se desejarmos

representar o comportamento de um sistema reativo/concorrente apenas por sequên-

cias de execu»c~ao, a que trecho de sequência corresponderia a situa»c~ao 2?

A resposta envolve uma suposi»c~ao adicional: a de que o efeito da execu»c~ao si-

multânea das duas instru»c~oes ia e ib ¶e o mesmo que o efeito da sequência ia; ib e que

o efeito da sequência ib; ia.

Se esta suposi»c~ao for verdadeira, a situa»c~ao 2 acima corresponder¶a aos trechos de

sequência de execu»c~ao ia; ib e ib; ia. Mas esta suposi»c~ao ¶e razo¶avel no que diz respeito

a sistemas computacionais?

Se as instru»c~oes ia e ib n~ao afetam nenhum objeto compartilhado pelos processos

Pa e Pb, como vari¶aveis compartilhadas ou recursos do sistema operacional, a execu»c~ao

de uma das instru»c~oes n~ao afetar¶a de forma alguma a execu»c~ao da outra, e o efeito

¯nal ser¶a o mesmo, independentemente da ordem de execu»c~ao ou da simultaneidade.

A suposi»c~ao ser¶a verdadeira.

Se, por outro lado, as instru»c~oes ia e ib tentam acessar um objeto compartilhado,

situa»c~oes indesej¶aveis podem ocorrer, como mostra o seguinte exemplo:

Seja ia a instru»c~ao x := x + 1 e seja ib a instru»c~ao x := x - 1. Suponhamos que

o valor inicial da vari¶avel compartilhada x seja 0. Claramente, ao ¯nal de qualquer

uma das duas sequências de execu»c~ao ia; ib e ib; ia, o valor de x permanecer¶a 0.

No entanto, cada uma das duas instru»c~oes pode precisar ser traduzida para duas

ou mais instru»c~oes de m¶aquina para ser executada pela CPU em quest~ao. Digamos

que a instru»c~ao x := x + 1 seja traduzida para

a1. LOAD AC, X

a2. ADD AC, 1
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a3. STORE X, AC

e a instru»c~ao x := x - 1 para

b1. LOAD AC, X

b2. SUB AC, 1

b3. STORE X, AC

Digamos, ainda, que, durante a execu»c~ao simultânea dos dois conjuntos de instru-

»c~oes em duas CPUs diferentes, as instru»c~oes sejam executadas na seguinte ordem:

a1, a2, b1, b2, b3, a3

Neste caso, o valor de x ao ¯nal da sequência ser¶a 1, e n~ao 0. A diferen»ca adv¶em do

fato de que cada instru»c~ao original foi decomposta em três instru»c~oes de m¶aquina, e a

intercala»c~ao se deu, na verdade, entre estas instru»c~oes mais simples. Para que isto n~ao

ocorra, devemos estipular que as sequências de execu»c~ao contenham apenas instru»c~oes

atômicas { aquelas que n~ao podem ser decompostas em instru»c~oes mais simples ou que,

caso possam ser decompostas em sequências de instru»c~oes mais simples, estas devem

ser tais que sua execu»c~ao n~ao possa ser interrompida ou intercalada com nenhuma

outra instru»c~ao.

No exemplo, se a instru»c~ao x := x + 1 fosse traduzida para inc x e a instru»c~ao

x := x - 1 para dec x, e se inc x e dec x fossem executadas atomicamente pelos

processadores em quest~ao, restaria determinar qual seria o efeito sobre a vari¶avel x

da execu»c~ao simultânea destas duas instru»c~oes atômicas. Devido µa pr¶opria natureza

digital dos processadores e das c¶elulas de mem¶oria, a tentativa de acesso simultâneo

µa vari¶avel x seria resolvida pelo hardware de modo a satisfazer nossa suposi»c~ao: se as

instru»c~oes forem atômicas, o efeito ser¶a o de uma execu»c~ao intercalada. Algo an¶alogo

ocorre com instru»c~oes que tentam acessar dispositivos de entrada e sa¶³da ou canais
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de comunica»c~ao entre processos.

Em vista do que foi discutido at¶e este ponto, portanto, os comportamentos poten-

ciais de um sistema concorrente/reativo (seja em um ambiente multiprocessado, seja

em um ambiente multiprogramado) s~ao representados pelo conjunto de sequências

de execu»c~ao formadas pelas intercala»c~oes das instru»c~oes atômicas dos processos que

comp~oem o sistema.

2.2.2 Fairness

Na realidade, por¶em, nem todas as intercala»c~oes de instru»c~oes atômicas podem ser

aceitas como comportamentos poss¶³veis de um sistema reativo/concorrente. Algumas

n~ao correspondem ao que ocorre na pr¶atica.

Em um sistema multiprocessado, nenhum processador ¶e t~ao lento a ponto de n~ao

executar nenhuma instru»c~ao enquanto in¯nitas instru»c~oes s~ao executadas pelos outros

processadores. Analogamente, em um sistema multiprogramado, o escalonador jamais

mant¶em esperando inde¯nidamente 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 sequência de execu»c~ao, sempre haja um ponto pos-

terior onde uma instru»c~ao do referido processo seja executada. Esta propriedade ¶e

comumente denominada fairness.2

Assim, estipulamos que o comportamento potencial de um sistema reativo ¶e re-

presentado pelo conjunto das sequências de execu»c~ao de instru»c~oes atômicas que sa-

tisfazem a propriedade de fairness.

2Esta ¶e, obviamente, uma conceitua»c~ao informal de fairness. Uma de¯ni»c~ao mais precisa ser¶a

fornecida no pr¶oximo cap¶³tulo, onde, ali¶as, tipos diferentes de fairness ser~ao considerados.
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2.2.3 Propriedades Interessantes de Sequências de Execu»c~ao

Dizer que um sistema reativo satisfaz uma dada propriedade equivale a dizer que

todas as sequências de execu»c~ao que representam seu comportamento e que obede-

cem µa condi»c~ao de fairness satisfazem tal propriedade. Geralmente, as propriedades

interessantes de sistemas reativos s~ao divididas em dois tipos:

² Propriedades de safety: aquelas que estipulam que uma dada situa»c~ao deve

ocorrer em todos os pontos da sequência de execu»c~ao. O termo \safety" se deve

µa id¶eia de que o sistema deve sempre estar em um estado seguro.

² Propriedades de liveness: aquelas que estipulam que uma dada situa»c~ao deve

ocorrer em algum ponto (presente ou futuro) da sequência de execu»c~ao. O termo

\liveness" se deve µa id¶eia de que o sistema deve mostrar \algum sinal de vida".

Geralmente, no estudo do comportamento de um sistema reativo, h¶a um interesse

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 ¶e a exclus~ao m¶utua: determinados

grupos de instru»c~oes n~ao podem ser intercalados em uma sequência de execu»c~ao, o que

equivale a dizer que um grupo de instru»c~oes deve sempre ser executado completamente

antes que outro grupo seja executado.

Um exemplo direto de propriedade de liveness ¶e exatamente a propriedade de fair-

ness mencionada na subse»c~ao anterior: para cada processo, em algum ponto presente

ou futuro da sequência de execu»c~ao do sistema, uma instru»c~ao do processo deve ser

executada. Outro exemplo de propriedade de liveness ¶e a de que cada requisi»c~ao feita

ao sistema deve ser atendida em algum momento futuro.
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2.2.4 Sequências de Estados

Alternativamente, podemos pensar nos estados da mem¶oria durante a execu»c~ao de

um processo. Estipulamos que o estado do processo em um dado instante consiste

dos valores das vari¶aveis manipuladas pelo processo, mais o valor do ponteiro de

instru»c~ao, i.e., a posi»c~ao da pr¶oxima instru»c~ao a ser executada pelo processo.

Quando v¶arios processos comp~oem um sistema, introduzimos o conceito de estado

global do sistema: em um dado instante, o estado global do sistema ¶e composto pelos

estados correntes dos processos que o comp~oem.

Quando raciocinamos em termos de estados, as instru»c~oes s~ao vistas como o-

peradores de mudan»ca de estado. A cada sequência de execu»c~ao corresponde uma

sequência de estados, e vice-versa.

Por exemplo: suponhamos que as execu»c~oes dos processos Pa e Pb se iniciem, res-

pectivamente, nos estados sa1 e sb1 (chamados de estados iniciais), e que as instru»c~oes

dos processos provoquem as seguintes mudan»cas de estado:

² ia1 muda o processo Pa do estado sa1 para o estado sa2.

² ia2 muda o processo Pa do estado sa2 para o estado sa3.

² ib1 muda o processo Pb do estado sb1 para o estado sb2.

² ib2 muda o processo Pb do estado sb2 para o estado sb3.

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

estado global inicial pode ser descrito por (sa1; sb1). A sequência de execu»c~ao

ia1; ib1; ib2; ia2

corresponde, ent~ao, µa sequência de estados globais

(sa1; sb1); (sa2; sb1); (sa2; sb2); (sa2; sb3); (sa3; sb3)
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Os modelos formais de sistemas reativos apresentados no pr¶oximo cap¶³tulo se ba-

seiam nos conceitos de estado global e de sequências de estados, mas a correspondência

com sequências de execu»c~ao, ilustrada no exemplo, ¶e direta.
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Cap¶³tulo 3

Modelos Formais de Sistemas

Reativos

Uma vez abstra¶³das as caracter¶³sticas de sistemas reativos que desejamos estudar,

o passo seguinte consiste na de¯ni»c~ao dos objetos formais que servir~ao de modelos

para os sistemas em quest~ao. Este cap¶³tulo apresenta uma sele»c~ao (de forma alguma

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

3.1 Modelos Concretos £ Modelos Abstratos

Embora o comportamento de um sistema reativo seja uma no»c~ao abstrata, o sistema

em si pode ser representado por objetos dotados de uma existência concreta, como o

c¶odigo-fonte dos programas, por exemplo. Dentre as diversas maneiras de represen-

tar um sistema reativo, convencionou-se considerar como modelos concretos aquelas

representa»c~oes que est~ao mais pr¶oximas destes objetos concretos, e como modelos

abstratos aquelas representa»c~oes que se distanciam deles.
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Obviamente, esta n~ao ¶e uma classi¯ca»c~ao precisa ou rigorosa. Para nossos prop¶osi-

tos, basta ter em mente que os modelos concretos e os modelos abstratos carregam

a mesma informa»c~ao sobre o sistema reativo que eles representam; ¶e apenas a forma

desta informa»c~ao que pode, no caso de um modelo concreto, facilitar a exibi»c~ao do

modelo como um objeto ¯nito para um usu¶ario, ou, no caso de um modelo abstrato,

facilitar o racioc¶³nio autom¶atico sobre o comportamento do sistema atrav¶es do uso

de uma linguagem l¶ogica, por exemplo.

Para ¯ns de especi¯ca»c~ao ou veri¯ca»c~ao formal, geralmente, em primeiro lugar, ¶e

dada ao sistema uma representa»c~ao concreta, facilmente constru¶³da a partir do texto

dos programas e/ou diagramas fornecidos pelos projetistas do sistema; em seguida,

este modelo concreto ¶e traduzido para um modelo abstrato, sobre o qual ser~ao apli-

cadas diretamente as t¶ecnicas l¶ogicas para o estudo das propriedades do sistema.

Este cap¶³tulo se inicia com a apresenta»c~ao do modelo abstrato dos sistemas de

transi»c~ao e de sua vers~ao temporizada. Veremos como as sequências de execu»c~ao de

um sistema reativo que satisfazem a propriedade de fairness (que, conforme visto na

se»c~ao 2.2, representam o comportamento do sistema) podem ser representadas por

um sistema de transi»c~ao.

Em seguida, um modelo concreto ¶e considerado: um formalismo gr¶a¯co de dia-

gramas de a»c~ao temporizados. Na verdade, examinamos separadamente o caso de

sistemas multiprocessados e de sistemas multiprogramados. A tradu»c~ao destas repre-

senta»c~oes concretas para o modelo abstrato de sistemas de transi»c~ao temporizados ¶e

discutida.
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3.2 Sistemas de Transi»c~ao

3.2.1 De¯ni»c~oes

Um sistema de transi»c~ao ([2, 14, 16]) consiste de um conjunto de estados, um conjunto

de transi»c~oes que transforma estados, e um conjunto de a»c~oes que rotulam as tran-

si»c~oes. Em sistemas de transi»c~ao computacionais, nos quais estamos interessados, os

estados correspondem aos estados da execu»c~ao de um processo, as a»c~oes µas instru»c~oes

atômicas que comp~oem o processo, e as transi»c~oes µas execu»c~oes destas instru»c~oes.

Um estado do sistema de transi»c~ao ¶e descrito por um conjunto de f¶ormulas l¶ogi-

cas, podendo ser caracterizado pelo conjunto de f¶ormulas que representam enunciados

verdadeiros nos estados correspondentes do processo representado. Nesta disserta»c~ao,

para simpli¯car a exposi»c~ao, f¶ormulas da L¶ogica Proposicional s~ao usadas.1 As f¶or-

mulas atômicas da L¶ogica Proposicional (i.e., as letras sentenciais) representam os

enunciados sobre o processo nos quais estamos interessados, e s~ao denominadas os

atributos do processo.

Dado um conjunto de atributos A = fa; b; :::g e um conjunto de a»c~oes ¡ =

fg; h; :::g, um sistema de transi»c~ao S ¶e de¯nido como a qu¶adrupla (W;!; I; w0),

onde

² W ¶e o conjunto de estados (tamb¶em chamados de \mundos poss¶³veis");

² Para cada g 2 ¡,
g

!µW £W ¶e a rela»c~ao de transi»c~ao da a»c~ao g;

² I : A ! 2W ¶e a fun»c~ao de interpreta»c~ao dos atributos, onde cada a 2 A ¶e

mapeado para o conjunto de mundos onde a ¶e verdadeiro;

² w0 2 W ¶e o estado inicial.

1No caso de referências bibliogr¶a¯cas que utilizam L¶ogica de Primeira Ordem, como [5, 10, 11, 17],

as de¯ni»c~oes foram adaptadas para a L¶ogica Proposicional.
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Segundo estas de¯ni»c~oes, uma transi»c~ao rotulada pela a»c~ao g ¶e um par de estados

(w;w0). Esta transi»c~ao (w;w0) 2
g

! ¶e geralmente escrita como w
g

! w0. w ¶e chamado

de origem, e w0 de destino da transi»c~ao.

Em um sistema de transi»c~ao S, dizemos que uma a»c~ao g est¶a habilitada (enabled)

em um estado w se e somente se existe pelo menos uma transi»c~ao rotulada com g

cuja origem seja w, i.e., w
g

¡! w0 para algum w0
2 W .

De¯nimos o conjunto enable(g) como o conjunto de estados do sistema de transi»c~ao

onde a a»c~ao g est¶a habilitada.

Uma computa»c~ao de um sistema de transi»c~ao S ¶e uma sequência de estados

(¾i)i2Nat onde

² ¾0 = w0, i.e., o primeiro estado da sequência ¶e o estado inicial de S;

² ¾i 2 W para todo i 2 Nat; ¾i ¶e chamado de i-¶esimo ponto da computa»c~ao.

² ¾i

g
¡! ¾i+1 para algum g 2 ¡, para todo i 2 Nat; uma computa»c~ao de¯ne uma

fun»c~ao ¾ : Nat ¡! ¡, onde ¾(i) = g (g respons¶avel pela transi»c~ao de ¾i para

¾i+1).

3.2.2 Exemplos

3.2.2.1 Uma Vari¶avel Booleana

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

representar o comportamento de uma vari¶avel booleana b:

Atributos: Apenas um atributo precisa ser considerado, relativo ao valor da vari¶avel;

chamaremos este atributo de valor.
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A»c~oes: Estipulamos que as seguintes a»c~oes podem ser executadas sobre a vari¶avel b:

² Atribui»c~ao para verdadeiro (simbolizada por bÃ true);

² Atribui»c~ao para falso (simbolizada por bÃ false);

² Leitura de um valor verdadeiro (simbolizada por true!);

² Leitura de um valor falso (simbolizada por false!);

² A a»c~ao nula (idle), que n~ao realiza nada (simbolizada por i).

Estados: O sistema de transi»c~ao possui apenas dois estados, correspondentes aos

valores poss¶³veis da vari¶avel b. Chamaremos estes estados pelos mesmos nomes

que os valores: true e false.

Transi»c~oes: As seguintes transi»c~oes est~ao presentes no sistema:

true
bÃtrue
¡! true

true
bÃfalse
¡! false

false
bÃtrue
¡! true

false
bÃfalse
¡! false

true
true!
¡! true

false
false!
¡! false

true
i
¡! true

false
i
¡! false

Estado inicial: Estipulamos o estado inicial como sendo false.

Este sistema de transi»c~ao, representado como um grafo direcionado, pode ser visto

na ¯gura 3.1. Os n¶os representam os estados, e as arestas, as transi»c~oes.
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true false

true! false!

i

b <- true

b <- false

b <- true b <- false

i

Figura 3.1: Sistema de transi»c~ao correspondente a uma vari¶avel booleana

3.2.2.2 Um Programa Sequencial

Este outro exemplo, tamb¶em adaptado de [2], ilustra como o comportamento de um

programa sequencial pode ser modelado por um sistema de transi»c~ao.2 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 ¶e a chamada de um procedimento que n~ao altera o valor da vari¶avel

booleana b. Os n¶umeros de linha representam as instru»c~oes relevantes que podem ser

2[5] apresenta um mapeamento formal de programas em uma linguagem de programa»c~ao simples

para sistemas de transi»c~ao.
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apontadas pelo IP3 durante a execu»c~ao do programa.

Podemos decidir modelar o comportamento deste programa por um sistema de

transi»c~ao com apenas um atributo, que simboliza o valor do IP. Os estados do sistema,

correspondentes aos valores poss¶³veis do atributo ¶unico, s~ao simbolizados por 1, 2, 3

e 4, dos quais 1 ¶e o estado inicial.4

As a»c~oes do alfabeto do sistema de transi»c~ao s~ao s¶³mbolos correspondentes µas

instru»c~oes numeradas:

² O teste da linha 1 d¶a origem a duas a»c~oes: uma, a leitura do valor true da

vari¶avel b, ¶e simbolizada por b = true?; a outra, a leitura do valor false da

vari¶avel b, ¶e simbolizada por b = false?;

² A atribui»c~ao da linha 2 d¶a origem µa a»c~ao bÃ true;

² A chamada do procedimento ¶e representada pela a»c~ao proc;

² A atribui»c~ao da linha 4 d¶a origem µa a»c~ao bÃ false;

As transi»c~oes do sistema s~ao:

1
b=true?
¡! 1

1
b=false?
¡! 2

2
bÃtrue
¡! 3

3
proc
¡! 4

4
bÃfalse
¡! 1

A representa»c~ao gr¶a¯ca deste sistema de transi»c~ao pode ser vista na ¯gura 3.2.

3
Instruction Pointer, ou Apontador de Instru»c~ao.

4Poder¶³amos ter inclu¶³do o valor da vari¶avel b como segundo atributo, aumentando o total de
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1

4 3

2

b <- false

b=false?

proc

b=true?

b <- true

Figura 3.2: Sistema de transi»c~ao correspondente a um programa sequencial

3.2.3 Compondo Sistemas de Transi»c~ao

Um sistema de transi»c~ao, a princ¶³pio, pode ser usado para modelar o comportamento

de um ¶unico processo, como nos exemplos acima. No entanto, sistemas de transi»c~oes

distintos podem ser combinados para formar um novo sistema de transi»c~ao, que repre-

sentar¶a, ent~ao, o comportamento do sistema composto pelos processos em quest~ao. O

fato de a composi»c~ao de sistemas de transi»c~ao gerar um novo sistema de transi»c~ao est¶a

de acordo com o ponto de vista composicional defendido na se»c~ao 2.1.5: a distin»c~ao

entre processos, ambiente e sistemas de processos n~ao deve ser relevante para o estudo

formal de sistemas reativos; todas estas entidades s~ao analisadas de forma homogênea

atrav¶es do modelo abstrato de sistemas de transi»c~ao.

Sejam n processos P1; P2; : : : ; Pn, modelados, respectivamente, pelos sistemas de

transi»c~ao S1; S2; : : : ; Sn. Existem duas formas b¶asicas de encarar a execu»c~ao concor-

rente dos n processos (denotada por P1 jj P2 jj : : : jj Pn) e a composi»c~ao dos sistemas

estados do sistema para 8. Isto seria perfeitamente correto, e s¶o n~ao foi feito aqui por raz~oes did¶aticas,

para que a composi»c~ao dos sistemas dos dois exemplos { vari¶avel booleana e programa sequencial {

fosse examinada mais adiante.
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de transi»c~ao correspondentes:

Se n~ao existe qualquer intera»c~ao entre os processos (i.e., suas execu»c~oes evoluem

independentemente uma da outra, n~ao havendo necessidade de compartilhamento de

objetos, sincroniza»c~ao ou comunica»c~ao entre os processos), os sistemas de transi»c~ao

devem ser compostos atrav¶es da opera»c~ao de produto simples, onde n~ao h¶a restri»c~ao

quanto µa composi»c~ao das transi»c~oes.

Havendo intera»c~ao entre os processos, o comportamento de P1 jj P2 jj : : : jj Pn ¶e

representado pelo produto s¶³ncrono dos sistemas de transi»c~ao correspondentes. Nesta

opera»c~ao, a natureza das a»c~oes dos processos desempenha um papel na sincroniza»c~ao

entre eles: uma transi»c~ao de um processo s¶o pode ocorrer em conjunto com uma outra

transi»c~ao espec¶³¯ca de um outro processo, designada pela a»c~ao que a rotula.

Os dois tipos de produtos s~ao de¯nidos formalmente a seguir.

3.2.3.1 Produto Simples de Sistemas de Transi»c~ao

O produto simples S de dois ou mais sistemas de transi»c~ao, S1 £ S2 £ : : : £ Sn, ¶e

de¯nido do seguinte modo, segundo [2]:

² O conjunto de atributos A de S ¶e a uni~ao disjunta dos conjuntos de atributos

dos sistemas S1; S2; : : : ; Sn:

A = A1 ©A2 © : : :©An

Ou seja, as proposi»c~oes que representam enunciados sobre um dos sistemas n~ao

possuem rela»c~ao com as proposi»c~oes que representam enunciados sobre os outros

sistemas.
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² O conjunto de a»c~oes ¡ de S ¶e o produto cartesiano dos conjuntos de a»c~oes dos

sistemas S1; S2; : : : ; Sn:

¡ = ¡1 £ ¡2 £ : : :£ ¡n

Ou seja, uma a»c~ao do produto simples pode ser vista como sendo composta por

a»c~oes dos sistemas componentes, uma a»c~ao de cada sistema.

² O conjunto de estados de S ¶e o produto cartesiano dos conjuntos de estados dos

sistemas S1; S2; : : : ; Sn:

W = W1 £W2 £ : : :£Wn

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

um dos sistemas componentes se encontra em um dado ponto de sua execu»c~ao.

² As rela»c~oes de transi»c~ao de S s~ao tais que, para cada (g1; g2; : : : ; gn) 2 ¡,

(w1; w2; : : : ; wn)
(g1;g2;:::;gn)
¡! (w0

1;w
0

2; : : : ; w
0

n) se e somente se, para cada i; 1 ·

i · n;wi

gi¡! w0

i.

Ou seja, uma transi»c~ao do produto simples pode ser encarada como a ocorrência

simultânea de uma transi»c~ao de cada um dos sistemas componentes.

² A fun»c~ao de interpreta»c~ao de S ¶e I : A ! 2W tal que, se a 2 A ¶e um atributo

do sistema k, I(a) = fw 2 W j (w # k) 2 Ik(a)g.

Ou seja, um atributo a de A, originalmente atributo do sistema Sk, ¶e verdadeiro

nos estados globais cuja k-¶esima componente ¶e um mundo onde a era verdadeiro

segundo a fun»c~ao de valora»c~ao Ik, do sistema Sk.

² O estado inicial ¶e (w01 ;w02; : : : ; w0n), o estado global composto pelos estados

iniciais dos sistemas componentes.

O produto simples indica que os sistemas componentes realizam suas transi»c~oes

simultaneamente (i.e., cada sistema componente realiza uma transi»c~ao em um dado
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intervalo de tempo, como se um mesmo rel¶ogio comandasse todos os sistemas). Esta

interpreta»c~ao \s¶³ncrona" pode parecer contrariar a natureza irrestrita do produto sim-

ples, mas tal n~ao ¶e o caso: como o tempo n~ao faz parte de nossa abstra»c~ao (ver se»c~ao

2.2), e como n~ao h¶a qualquer intera»c~ao entre os processos, as execu»c~oes separadas dos

processos sempre podem ser encaradas como ocorrendo µa mesma \velocidade".

3.2.3.2 Produto Simples e Intercala»c~ao de A»c~oes

Na se»c~ao 2.2, ¯zemos uma suposi»c~ao b¶asica para justi¯car o uso de sequências de

execu»c~ao como modelos do comportamento de um sistema reativo: a suposi»c~ao de

que o efeito da execu»c~ao simultânea de duas instru»c~oes atômicas g1 e g2 ¶e o mesmo

do que o efeito de qualquer uma das sequências g1; g2 ou g2; g1.

Isto possibilita uma de¯ni»c~ao alternativa de produto simples, que n~ao envolve

a cria»c~ao de a»c~oes conjuntas do tipo (g1; g2). Esta de¯ni»c~ao alternativa difere da

anterior nos seguintes itens:

² O conjunto de a»c~oes ¡ de S ¶e simplesmente a uni~ao dos conjuntos de a»c~oes dos

sistemas S1; S2; : : : ; Sn:

¡ = ¡1 [ ¡2 [ : : : [ ¡n

² As rela»c~oes de transi»c~ao de S s~ao tais que, para cada gi 2 ¡ (onde i ¶e o

¶³ndice do sistema Si a cujo conjunto de a»c~oes gi pertencia originalmente),

(w1; : : : ; wi; : : : ; wn)
gi
¡! (w1; : : : ; w

0

i; : : : ; wn) se e somente se wi

gi
¡! w0

i era,

originalmente, uma transi»c~ao do sistema Si.

A intui»c~ao desta de¯ni»c~ao alternativa ¶e a equivalência { garantida pela nossa su-

posi»c~ao b¶asica em 2.2 { entre as situa»c~oes da ¯gura 3.3, baseada na primeira de¯ni»c~ao

de produto simples, e da ¯gura 3.4, baseada na de¯ni»c~ao alternativa.
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w1, w2 w'1, w'2

(g1, g2)

Figura 3.3: A»c~ao conjunta no produto simples de sistemas de transi»c~ao

w1, w2 w'1, w'2

g1

w'1, w2

w1, w'2

g1

g2

g2

Figura 3.4: A»c~oes individuais no produto simples de sistemas de transi»c~ao
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Na pr¶atica, por¶em, como estamos interessados em sistemas compostos por proces-

sos que interagem entre si de alguma forma, a no»c~ao de produto s¶³ncrono, de¯nida a

seguir, ¶e mais ¶util do que a de produto simples.

3.2.3.3 Produto S¶³ncrono de Sistemas de Transi»c~ao

As rela»c~oes de transi»c~ao do produto simples de dois sistemas de transi»c~ao S1 e S2 s~ao

tais que qualquer transi»c~ao de S1 pode ser tomada em conjunto com qualquer transi»c~ao

de S2. Na pr¶atica, no entanto, as intera»c~oes entre os dois processos representados

podem proibir a ocorrência conjunta de determinadas transi»c~oes. Isto ocorre no caso

em que os processos precisam se comunicar de forma s¶³ncrona, trocando mensagens,

por exemplo, ou no caso em que o funcionamento do sistema depende da sincroniza»c~ao

entre os processos que comp~oem o sistema, como a situa»c~ao a seguir:

Consideremos os sistemas de transi»c~ao correspondentes µa vari¶avel booleana (3.2.2.1)

e ao programa sequencial (3.2.2.2). Na execu»c~ao concorrente dos dois processos, n~ao

¶e razo¶avel esperar que a transi»c~ao true
bÃtrue
¡! true da vari¶avel booleana ocorra em

conjunto com a transi»c~ao 4
bÃfalse
¡! 1 do programa sequencial, pois isto signi¯caria

que a vari¶avel b est¶a assumindo o valor true ao mesmo tempo que o programa est¶a

atribuindo a ela o valor false! No produto s¶³ncrono, ent~ao, a transi»c~ao conjunta

(true, 4)
(bÃtrue;bÃfalse)

¡! (true, 1)

n~ao pode ocorrer.

Na verdade, a rela»c~ao de transi»c~ao do produto s¶³ncrono de dois sistemas ¶e um

subconjunto da rela»c~ao de transi»c~ao do produto simples entre eles, pois as transi»c~oes

rotuladas por a»c~oes conjuntas proibidas, como a do par¶agrafo anterior, est~ao presentes

no produto simples mas n~ao no produto s¶³ncrono.

Na constru»c~ao do produto s¶³ncrono de n sistemas de transi»c~ao, as a»c~oes conjuntas

28



permitidas s~ao especi¯cadas por uma restri»c~ao de sincroniza»c~ao ([2]), composta por

vetores de sincroniza»c~ao, que s~ao n-uplas de a»c~oes. Somente as transi»c~oes rotuladas

por estas n-uplas podem estar presentes no produto s¶³ncrono.

Assim, o produto s¶³ncrono S de dois ou mais sistemas de transi»c~ao, (S1; S2; : : : ; Sn),

¶e de¯nido do seguinte modo:

² O conjunto de atributos A de S ¶e de¯nido de maneira idêntica ao conjunto de

atributos do produto simples.

² O conjunto de a»c~oes ¡ de S ¶e o produto cartesiano dos conjuntos de a»c~oes dos

sistemas S1; S2; : : : ; Sn, restrito aos vetores de sincroniza»c~ao, conforme explicado

acima.

² O conjunto de estados de S ¶e de¯nido de maneira idêntica ao conjunto de estados

do produto simples.

² As rela»c~oes de transi»c~ao de S s~ao de¯nidas de maneira semelhante µas rela»c~oes de

transi»c~ao do produto simples (segundo a de¯ni»c~ao envolvendo a»c~oes conjuntas

na se»c~ao 3.2.3.1), apenas restritas ao conjunto de a»c~oes globais permitidas.

² A fun»c~ao de interpreta»c~ao de S ¶e de¯nida de maneira idêntica µa fun»c~ao de

interpreta»c~ao do produto simples.

² O estado inicial ¶e de¯nido de maneira idêntica ao estado inicial do produto

simples.

3.2.3.4 Exemplo

Vamos examinar o produto s¶³ncrono do sistema correspondente ao programa sequen-

cial, Sprog, com o sistema correspondente µa vari¶avel booleana b, Sb. Repetimos abaixo

as rela»c~oes de transi»c~ao destes dois sistemas:
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Sprog :

1. 1
b=true?
¡! 1

2. 1
b=false?
¡! 2

3. 2
bÃtrue
¡! 3

4. 3
proc
¡! 4

5. 4
bÃfalse
¡! 1

Sb :

1. true
bÃtrue
¡! true

2. true
bÃfalse
¡! false

3. false
bÃtrue
¡! true

4. false
bÃfalse
¡! false

5. true
true!
¡! true

6. false
false!
¡! false

7. true
i
¡! true

8. false
i
¡! false

O produto livre Sprog £ Sb possui 40 transi»c~oes. Muitas delas, por¶em, ser~ao

proibidas pela restri»c~ao de sincroniza»c~ao de¯nida a seguir:

Quando o programa veri¯ca que o valor de b ¶e true (transi»c~ao 1 de Sprog), a ¶unica

a»c~ao compat¶³vel em Sb ¶e a que simboliza a leitura do mesmo valor (transi»c~ao 5).

Considera»c~oes an¶alogas podem ser feitas para o valor false (transi»c~ao 2 de Sprog e

transi»c~ao 6 de Sb).
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Quando o programa atribui o valor true µa vari¶avel b (transi»c~ao 3 de Sprog), a ¶unica

a»c~ao compat¶³vel em Sb ¶e aquela em que a vari¶avel assume o mesmo valor (transi»c~oes

1 e 3). Considera»c~oes an¶alogas podem ser feitas para o valor false (transi»c~ao 5 de

Sprog e transi»c~oes 2 e 4 de Sb).

Finalmente, quando o programa executa o procedimento proc (transi»c~ao 4 de

Sprog), o valor da vari¶avel b n~ao ¶e alterado; a ¶unica a»c~ao poss¶³vel em Sb, ent~ao, ¶e a

a»c~ao nula (transi»c~oes 7 e 8).

Estas considera»c~oes de¯nem, assim, os seguintes vetores de sincroniza»c~ao para o

produto (Sprog; Sb):

(bÃ true; bÃ true)

(bÃ false; bÃ false)

(true?; true!)

(false?; false!)

(proc; i)

onde i representa a a»c~ao nula (idle).

As transi»c~oes do produto s¶³ncrono ser~ao apenas aquelas rotuladas pelas a»c~oes

conjuntas presentes em algum dos vetores de sincroniza»c~ao acima. Considerando o

estado inicial (1, false) e apenas os estados globais alcan»c¶aveis a partir dele, as

transi»c~oes do produto s¶³ncrono ser~ao as seguintes:

(1, false)
(b=false?;false!)

¡! (2, false)

(2, false)
(bÃtrue;bÃtrue)

¡! (3, true)

(3, true)
(proc;i)
¡! (4, true)

(4, true)
(bÃfalse;bÃfalse)

¡! (1, false)

¶E este sistema de transi»c~ao que representa o comportamento do sistema Pprog jj Pb,

onde Pprog ¶e o processo correspondente ao programa sequencial de 3.2.2.2, e Pb o
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processo correspondente µa vari¶avel booleana de 3.2.2.1.

3.2.3.5 Produto S¶³ncrono e Intercala»c~ao de A»c~oes

A exemplo do que foi feito com o produto simples na se»c~ao 3.2.3.2, podemos criar

uma de¯ni»c~ao alternativa do produto s¶³ncrono onde a»c~oes conjuntas (n-uplas de a»c~oes)

sejam substitu¶³das por a»c~oes simples. No entanto, como o produto s¶³ncrono representa

uma situa»c~ao onde ocorre a execu»c~ao simultânea de mais de uma a»c~ao, algumas

a»c~oes conjuntas permanecer~ao, simbolizando exatamente as a»c~oes que precisam ser

executadas simultaneamente.

Examinando o conjunto de vetores de sincroniza»c~ao (que cont¶em exatamente as

a»c~oes conjuntas que podem ocorrer no produto s¶³ncrono), decidimos substituir as a»c~oes

conjuntas onde somente uma componente ¶e diferente de idle. Assim, se tivermos um

vetor de sincroniza»c~ao da forma

(idle; idle; :::; gk; :::; idle; idle)

podemos substituir as ocorrências desta a»c~ao conjunta no produto s¶³ncrono simples-

mente por

gk

obtendo um sistema de transi»c~ao equivalente, com menos a»c~oes conjuntas.

Usando este recurso, podemos de¯nir um conjunto de vetores de sincroniza»c~ao

onde as ¶unicas a»c~oes conjuntas com mais de uma componente diferente de idle sejam

aquelas cujas componentes representam a»c~oes que precisam ser executadas simultane-

amente. A»c~oes que podem ou n~ao ser executadas simultaneamente passam a ¯gurar

somente em vetores de sincroniza»c~ao onde todas as outras componentes s~ao iguais a

idle.

Por exemplo, sejam os processos P1 e P2 representados pelos sistemas de transi»c~ao
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w1, w2 w'1, w'2

(g1, h1)

Figura 3.5: A»c~ao conjunta no produto s¶³ncrono de sistemas de transi»c~ao

S1 e S2. Sejam ¡1 = fg1; g2; g3g o conjunto de a»c~oes de S1 e ¡2 = fh1; h2; h3g o

conjunto de a»c~oes de S2. Suponhamos que as ¶unicas a»c~oes que precisam ser executadas

simultaneamente s~ao g2 e h2. Um conjunto de vetores de sincroniza»c~ao V1 adequado

¶e

(g1; h1)(g1; h3)(g1; idle)(g2; h2)(g3; h1)(g3; h3)(g3; idle)(idle; h1)(idle; h3)

Um conjunto alternativo V2, mais simples, seria

(g1; idle)(g2; h2)(g3; idle)(idle; h1)(idle; h3)

No produto s¶³ncrono (S1; S2) usando V1, a transi»c~ao da ¯gura 3.5 pode ocorrer:

Usando V2, a transi»c~ao da ¯gura 3.5 n~ao ¶e poss¶³vel, mas, segundo a abstra»c~ao ado-

tada por n¶os, o conjunto de transi»c~oes da ¯gura 3.6, com a a»c~ao (g1; idle) renomeada

para g1 e a a»c~ao (idle; h1) renomeada para h1, gera computa»c~oes que representam as

mesmas sequências de execu»c~ao de P1 jj P2.

Independentemente do conjunto de vetores de sincroniza»c~ao usado (V1 ou V2), as

a»c~oes g2 e h2 s¶o podem ocorrer em conjunto, na forma (g2; h2).
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w1, w2 w'1, w'2

g1

w'1, w2

w1, w'2

g1

h1

h1

Figura 3.6: A»c~oes individuais no produto s¶³ncrono de sistemas de transi»c~ao

3.2.3.6 Uma De¯ni»c~ao Alternativa de Produto S¶³ncrono

Em [13], C.A.R. Hoare de¯ne o signi¯cado do operador de composi»c~ao concorrente

de processos jj de forma diferente da exposta acima. Embora o modelo de comporta-

mento de processos usado por ele n~ao seja exatamente o de sistemas de transi»c~ao, suas

constru»c~oes s~ao facilmente traduzidas para as empregadas por n¶os. A seguir, tomare-

mos os signi¯cados das constru»c~oes de Hoare em termos de sistemas de transi»c~ao,

comparando-as com a no»c~ao de produto s¶³ncrono de¯nida acima.

Digamos que os comportamentos de dois processos P1 e P2 estejam representados,

respectivamente, pelos sistemas de transi»c~ao S1 e S2.
5 O produto s¶³ncrono destes

sistemas de transi»c~ao, segundo Hoare, ¶e de¯nido da seguinte forma:

² Se os conjuntos de a»c~oes ¡1 de S1 e ¡2 de S2 n~ao possu¶³rem nenhum s¶³mbolo de

a»c~ao em comum, o produto s¶³ncrono de Hoare ¶e igual ao produto simples, pois

a ausência de a»c~oes em comum entre os dois sistemas signi¯ca que n~ao h¶a como

haver intera»c~ao entre eles.

² Se os conjuntos de a»c~oes ¡1 de S1 e ¡2 de S2 forem iguais, as ¶unicas a»c~oes

5Como o operador jj ¶e associativo µa esquerda { P1 jj P2 jj P2 jj : : : jj Pn = (: : : ((P1 jj P2) jj

P3) : : : jj Pn), vamos nos restringir ao caso da composi»c~ao concorrente de dois processos.
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conjuntas poss¶³veis s~ao aquelas em que a primeira componente ¶e igual µa segunda.

Isto equivale a dizer que um processo s¶o pode executar uma a»c~ao se o outro

processo executar a mesma a»c~ao simultaneamente.

² Se os conjuntos de a»c~oes ¡1 de S1 e ¡2 de S2 forem diferentes, mas a interse»c~ao

entre eles for n~ao-vazia, duas possibilidades existem para cada a»c~ao g de ¡1:

{ Se g tamb¶em pertencer a ¡2, g s¶o pode ¯gurar em a»c~oes conjuntas da

forma (g; g). Isto signi¯ca que os processos s¶o podem executar g de forma

simultânea.

{ Se g n~ao pertencer µa interse»c~ao ¡1\¡2, g s¶o pode ¯gurar em a»c~oes conjuntas

onde a outra componente seja uma a»c~ao do outro processo que tamb¶em

n~ao perten»ca a ¡1 \ ¡2. Assim, a»c~oes \locais" (conhecidas apenas por

um processo) podem ser executadas em conjunto com qualquer outra a»c~ao

\local" do outro processo.

O produto s¶³ncrono de Hoare pode ser expresso em termos da de¯ni»c~ao de produto

s¶³ncrono usada por n¶os, bastando construir um conjunto apropriado de vetores de

sincroniza»c~ao. Na verdade, no produto s¶³ncrono de Hoare existe um conjunto de

vetores de sincroniza»c~ao de¯nidos implicitamente, com base nos nomes das a»c~oes.

De fato, dados dois sistemas de transi»c~ao S1 e S2, com conjuntos de a»c~oes ¡1 e ¡2,

suponhamos que os s¶³mbolos de a»c~oes envolvidos estejam particionados da seguinte

forma:

² fg1; g2; : : : ; gkg ½ ¡1 \ ¡2

² fh1; h2; : : : ; hlg ½ ¡1 n ¡2

² fj1; j2; : : : ; jmg ½ ¡2 n ¡1

Os vetores de sincroniza»c~ao que fazem com que o produto s¶³ncrono (S1; S2) seja

igual ao produto s¶³ncrono de Hoare s~ao
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² f(gx; gx) j 1 · x · kg

² f(hx; jy) j 1 · x · l;1 · y · mg

O produto s¶³ncrono empregado por n¶os, por¶em, n~ao pode ser de¯nido em termos

do produto s¶³ncrono de Hoare. Por exemplo, na composi»c~ao apresentada em 3.2.3.4,

as ¶unicas a»c~oes comuns aos dois processos s~ao b Ã true e b Ã false. O produto

s¶³ncrono de Hoare, ent~ao, permitiria combina»c~oes indesej¶aveis entre outras a»c~oes,

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

¶E bem verdade que, neste caso, esta limita»c~ao do produto s¶³ncrono de Hoare pode-

ria ser resolvida atrav¶es da renomea»c~ao das a»c~oes envolvidas, mas existem situa»c~oes

em que tal renomea»c~ao n~ao seria su¯ciente.

Por exemplo: suponhamos que a execu»c~ao do procedimento proc pudesse alterar

(ou n~ao) o valor da vari¶avel b. Esta nova situa»c~ao corresponde µa adi»c~ao dos seguintes

vetores de sincroniza»c~ao aos j¶a de¯nidos em 3.2.3.4:

² (proc; bÃ true)

² (proc; bÃ false)

N~ao existe nenhuma renomea»c~ao adequada de a»c~oes capaz de gerar um produto

s¶³ncrono de Hoare igual ao produto s¶³ncrono de¯nido pelo novo conjunto de vetores

de sincroniza»c~ao. A de¯ni»c~ao de produto s¶³ncrono empregada por n¶os, envolvendo

vetores de sincroniza»c~ao de¯nidos explicitamente, ¶e mais geral e expressiva do que a

de Hoare.6

6Isto n~ao signi¯ca, de forma alguma, que o sistema em quest~ao n~ao possa ser expresso no for-

malismo de Hoare ([13]), no qual os tipos mais diversos de restri»c~oes de sincroniza»c~ao podem ser

de¯nidos usando constru»c~oes como sem¶aforos, etc.; estamos nos referindo apenas µa de¯ni»c~ao do

produto s¶³ncrono.
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3.2.3.7 Sequências de Execu»c~ao, Computa»c~oes e Fairness

Uma sequência de execu»c~ao de um sistema reativo corresponde a uma computa»c~ao

do sistema de transi»c~ao que representa este sistema reativo.7 Conhecido o estado

inicial do sistema, cada a»c~ao na sequência de execu»c~ao corresponde a uma transi»c~ao

da computa»c~ao. Por exemplo, seja a sequência de execu»c~ao

a1; a2; a3; :::; an

onde cada a»c~ao ai; 1 · i · n, provoca uma passagem do estado wi¡1 para o estado

wi, e o estado inicial ¶e w0. Esta sequência corresponde µa computa»c~ao

w0; w1; w2; w3; :::; wn

Como visto na se»c~ao 2.2, duas a»c~oes a1 e a2 executadas simultaneamente pelos

componentes P1 e P2 de um sistema reativo S aparecem na sequência de execu»c~ao

intercaladas como a1; a2 ou como a2; a1. O sistema de transi»c~ao que representa o

comportamento de S, no entanto, ¶e o produto s¶³ncrono dos sistemas de transi»c~ao

correspondentes a P1 e P2, e, neste produto s¶³ncrono, a execu»c~ao simultânea de a1 e

a2 ¶e representada por uma transi»c~ao rotulada pelo par (a1; a2).

Isto sugere que computa»c~oes carregam mais informa»c~ao (sobre a simultaneidade

da execu»c~ao das a»c~oes) do que sequências de execu»c~ao. Isto ocorre, de fato; cabe

esclarecer, por¶em, o papel de uma e outra constru»c~ao no estudo de sistemas reativos:

uma sequência de execu»c~ao ¶e o produto da observa»c~ao do comportamento de um

sistema; durante esta observa»c~ao, optamos por n~ao registrar a simultaneidade da

ocorrência de duas a»c~oes a1 e a2, uma vez que o efeito ¶e o mesmo que o das sequências

a1; a2 e a2; a1.

7No caso n~ao-determin¶³stico, em que um ¶unico estado do sistema de transi»c~ao pode originar mais

de uma transi»c~ao rotulada pela mesma a»c~ao, uma ¶unica sequência de execu»c~ao pode corresponder a

mais de uma computa»c~ao.
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A representa»c~ao dos processos do sistema como sistemas de transi»c~ao e a combi-

na»c~ao destes sistemas de transi»c~ao atrav¶es do produto s¶³ncrono envolvem a de¯ni»c~ao

de um conjunto de vetores de sincroniza»c~ao, onde ¶e decidido, usando informa»c~ao que

pode n~ao ser depreens¶³vel da observa»c~ao de uma execu»c~ao do sistema, quais a»c~oes

devem/podem ocorrer simultaneamente.8 ¶E esta informa»c~ao sobre a simultaneidade

da execu»c~ao das a»c~oes que est¶a presente nas computa»c~oes, mas n~ao nas sequências

de execu»c~ao. Por isso, uma ¶unica computa»c~ao pode corresponder a mais de uma

sequência de execu»c~ao.

Uma vez de¯nido o sistema de transi»c~ao correspondente a um sistema reativo,

o comportamento do sistema reativo ¶e de¯nido, ent~ao, como um conjunto de com-

puta»c~oes inerentes ao sistema de transi»c~ao. Por¶em, da mesma forma que restringimos

as sequências de execu»c~ao de interesse µaquelas que satisfaziam alguma propriedade de

fairness, aqui tamb¶em restringimos o conjunto de computa»c~oes de interesse µas com-

puta»c~oes que satisfazem o equivalente formal da propriedade de fairness escolhida.

Neste ponto, podem ser introduzidas as vers~oes mais precisas das propriedades de

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

Sejam P1; P2; :::; Pn os n processos componentes de um sistema reativo P . Seja S

o sistema de transi»c~ao correspondente a P . Seja C = ¾0; ¾1; ¾2; ::: uma computa»c~ao

in¯nita de S.9

Seja executado(i) uma proposi»c~ao verdadeira no ponto ¾i de C se e somente se

a transi»c~ao de ¾i¡1 para ¾i ¶e rotulada por uma a»c~ao do processo Pi diferente da

a»c~ao nula (ou rotulada por uma tupla de a»c~oes onde ¯gura uma a»c~ao do processo Pi

8Esta informa»c~ao \n~ao depreens¶³vel" da observa»c~ao de uma execu»c~ao do sistema consiste de

decis~oes do projetista a respeito de quais a»c~oes devem/podem ocorrer simultaneamente, decis~oes

estas que podem n~ao transparecer em uma dada execu»c~ao.
9Uma execu»c~ao ¯nita ¶e representada por uma computa»c~ao in¯nita na qual, para algum j 2 Nat,

todos os pontos ¾k com k ¸ j consistem do mesmo estado wf (o estado ¯nal da execu»c~ao), e todas

as transi»c~oes ¾k ! ¾k+1 para k ¸ j s~ao rotuladas por idle.

38



diferente da a»c~ao nula).

Seja pronto(i) uma proposi»c~ao verdadeira nos estados de S (e apenas nestes esta-

dos de S) onde existe alguma a»c~ao do processo i habilitada (ver 3.2.1), ainda que a

transi»c~ao correspondente n~ao esteja presente na computa»c~ao C.

De¯nimos abaixo as seguintes propriedades poss¶³veis de uma computa»c~ao:

² Imparcialidade, tamb¶em chamada de fairness incondicional;

² Justi»ca, tamb¶em chamada de weak fairness;

² Fairness, tamb¶em chamada de strong fairness.

Dizemos que a computa»c~ao C satisfaz a propriedade de fairness incondicional

(tamb¶em chamada de imparcialidade) se e somente se, para todo processo Pi; 1 · i ·

n, para todo ponto ¾k de C, existe um ponto posterior ¾l; l > k onde a proposi»c~ao

executado(i) ¶e verdadeira. Ou seja, uma computa»c~ao C ¶e imparcial se e somente se

todo processo ¶e executado in¯nitas vezes em C.

Dizemos que a computa»c~ao C satisfaz a propriedade de weak fairness (tamb¶em

chamada de justi»ca) se e somente se, para todo processo Pi; 1 · i · n, o fato de

existir um ponto ¾k de C tal que pronto(i) ¶e verdadeiro em todo ponto posterior ¾l,

l > k, implica que, para todo ponto ¾p de C, existe um ponto posterior ¾q; q > p

onde a proposi»c~ao executado(i) ¶e verdadeira. Ou seja, uma computa»c~ao C ¶e justa se

e somente se todo processo que se torna permanentemente pronto para executar ¶e, de

fato, executado in¯nitas vezes.

Dizemos que a computa»c~ao C satisfaz a propriedade de strong fairness (tamb¶em

chamada simplesmente de fairness) se e somente se, para todo processo Pi;1 · i · n,

o fato de, para todo ponto ¾k de C, sempre existir um ponto posterior ¾l; l > k, onde

pronto(i) ¶e verdadeiro implica que, para todo ponto ¾p de C, existe um ponto posterior
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¾q; q > p onde a proposi»c~ao executado(i) ¶e verdadeira. Ou seja, uma computa»c~ao C

¶e fair se e somente se todo processo que se torna pronto para executar in¯nitas vezes

¶e, de fato, executado in¯nitas vezes.

Apesar de estas três variantes serem as mais frequentemente consideradas, existem

outras de¯ni»c~oes de fairness, que n~ao ser~ao abordadas nesta disserta»c~ao (ver [8], por

exemplo).

3.3 Sistemas de Transi»c~ao Temporizados

Quando sistemas reativos de tempo real s~ao o objeto de estudo, a informa»c~ao contida

em sistemas de transi»c~ao n~ao ¶e su¯ciente. Um modelo formal para sistemas de tempo

real deve incluir, obviamente, informa»c~oes relativas µa passagem do tempo ao longo

da execu»c~ao, bem como informa»c~oes relativas µas restri»c~oes de tempo que devem ser

satisfeitas pelo sistema.

O modelo formal abstrato apresentado aqui ¶e o de sistemas de transi»c~ao tempo-

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

3.3.1 De¯ni»c~oes

Para modelar o tempo, usa-se um conjunto in¯nito totalmente ordenado (TIME, ·)

com m¶³nimo 0. Pode ser usado o pr¶oprio conjunto dos naturais. Desde que seja

su¯ciente uma precis~ao ¯nita na mensura»c~ao do tempo (segundos, milissegundos,

etc.) durante a execu»c~ao do sistema, a escala utilizada sempre poder¶a ser posta em

correspondência biun¶³voca com os naturais.10

10Existem formalismos onde o tempo ¶e modelado de forma cont¶³nua, n~ao discreta (ver [1]), mas

estes formalismos n~ao ser~ao abordados nesta disserta»c~ao.
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Um elemento 1, compar¶avel com todos os elementos t de TIME (tal que t ·

1;8t 2 TIME), est¶a dispon¶³vel. Note que 1 n~ao pertence a TIME.

Dado este dom¶³nio para representar o tempo, a id¶eia ¶e estender a de¯ni»c~ao de

sistema de transi»c~ao, atribuindo limites de tempo (time bounds) m¶aximo e m¶³nimo

para cada uma das a»c~oes do conjunto ¡.

Um sistema de transi»c~ao temporizado ¶e de¯nido como sendo uma sêxtupla

(W;!; l; u; I; w0)

onde

² W ¶e o conjunto de estados, como em um sistema de transi»c~ao;

² Para cada g 2 ¡,
g
!µW £W ¶e a rela»c~ao de transi»c~ao da a»c~ao g, como em um

sistema de transi»c~ao;

² l mapeia cada g 2 ¡ em um elemento l(g) 2 TIME;

² u mapeia cada g 2 ¡ em um elemento u(g) 2 TIME [f1g tal que u(g) ¸ l(g);

² I : A ! 2W ¶e a fun»c~ao de interpreta»c~ao dos atributos, onde cada a 2 A ¶e

mapeado para o conjunto de mundos onde a ¶e verdadeiro, como em um sistema

de transi»c~ao;

² w0 ¶e o estado inicial, como em um sistema de transi»c~ao.

As fun»c~oes l e u representam, respectivamente, o limite m¶³nimo (lower bound) e o

limite m¶aximo (upper bound) de cada a»c~ao de ¡. Intuitivamente, o limite m¶³nimo de

uma a»c~ao ¶e o menor per¶³odo de tempo durante o qual a a»c~ao deve estar habilitada

antes de ser executada. O limite m¶aximo de uma a»c~ao ¶e o maior per¶³odo de tempo

durante o qual a a»c~ao pode permanecer habilitada sem ser executada. Formalmente,
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os limites m¶³nimo e m¶aximo s~ao de¯nidos atrav¶es do uso das no»c~oes de sequência

temporizada de estados e de computa»c~ao temporizada:

Uma sequência temporizada de estados (timed state sequence) de um sistema de

transi»c~ao temporizado ¶e um par ½ = (¾;T), onde ¾ ¶e uma sequência in¯nita de estados

(¾i 2 W ) e T ¶e uma sequência in¯nita de tempos correspondentes (Ti 2 TIME),

satisfazendo

monotonicidade: para todo i ¸ 0, ou Ti+1 = Ti, ou Ti+1 > Ti e ¾i+1 = ¾i. Ou

seja, mudan»cas de estado s¶o podem ocorrer se o tempo permanecer inalterado:

as transi»c~oes s~ao instantâneas.

progresso: para todo t 2 TIME, existe um i ¸ 0 tal que Ti ¸ t. Ou seja, o tempo

sempre avan»ca.

Uma computa»c~ao temporizada sobre um sistema de transi»c~ao temporizado ¶e uma

sequência temporizada de estados (¾;T) tal que

² ¾ ¶e uma computa»c~ao do sistema de transi»c~ao subjacente. Para todo i ¸ 0, ¾

de¯ne uma transi»c~ao ¾i

¾(i)
¡! ¾i+1;

² (limite m¶³nimo): para todo i ¸ 0 no dom¶³nio de ¾, existe um j · i tal que

Ti ¡ Tj > l(¾(i)) e ¾(i) est¶a habilitada em todo estado ¾k para j · k · i.

² (limite m¶aximo): para todo g 2 ¡ e i ¸ 0, existe j ¸ i com Tj ¡ Ti · u(g) tal

que ou g n~ao est¶a habilitada em ¾j ou g = ¾(j).
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3.3.2 Coment¶arios

3.3.2.1 Transi»c~oes instantâneas

Embora, intuitivamente, possamos esperar que a execu»c~ao de uma a»c~ao possua alguma

dura»c~ao, as de¯ni»c~oes acima estipulam que as transi»c~oes (i.e., as mudan»cas de estado)

s~ao instantâneas. Duas observa»c~oes devem ser feitas a este respeito:

² Podemos supor que uma mudan»ca de estado diz respeito µas caracter¶³sticas ob-

serv¶aveis do sistema, e o que observamos ¶e que o sistema se encontra em um

determinado estado durante um certo intervalo de tempo e, no instante seguinte,

j¶a se encontra em um estado diferente.

² Caso seja necess¶ario considerar a»c~oes com dura»c~ao, podemos

1. \Simular" a dura»c~ao atrav¶es do limite inferior l da a»c~ao, caso no qual

devemos exigir, ainda, que os efeitos observ¶aveis da a»c~ao s¶o se manifestem

ap¶os a transi»c~ao (que continua a ser considerada instantânea), ou

2. Re¯nar o espa»co de estados para conter estados intermedi¶arios da execu»c~ao

da a»c~ao.

3.3.2.2 A»c~oes auto-desabilitadoras

A condi»c~ao de limite m¶³nimo n~ao exclui a possibilidade de que uma a»c~ao g seja

executada mais de uma vez em um intervalo de tempo de dura»c~ao l(g). Isto pode

ocorrer se g permanecer habilitada ap¶os sua execu»c~ao (i.e., o estado destino w0 da

transi»c~ao w
g
! w0 tamb¶em pertence a enable(g)). Se este fenômeno for indesej¶avel, o

espa»co de estados pode ser re¯nado para evitar sua ocorrência. Ou, equivalentemente,

pode-se exigir que todas as a»c~oes sejam auto-desabilitadoras (i.e., quando executadas,

conduzem a estados onde n~ao est~ao habilitadas).
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3.3.2.3 Computa»c~oes Temporizadas £ Computa»c~oes

Se tomarmos somente os componentes de estado de uma computa»c~ao temporizada

qualquer C sobre um sistema de transi»c~ao temporizado S, o resultado ser¶a uma

computa»c~ao C¡ do sistema de transi»c~ao subjacente S¡. Isto implica que os m¶etodos

dedutivos para sistemas de transi»c~ao (n~ao-temporizados) s~ao corretos para sistemas de

transi»c~ao temporizados. Toda propriedade (que n~ao envolva o tempo) verdadeira em

todas as computa»c~oes de S¡ ser¶a verdadeira em todas as computa»c~oes temporizadas

de S.

A rec¶³proca, por¶em, n~ao se veri¯ca. Existem computa»c~oes de S¡ que n~ao podem

formar os componentes de estado de nenhuma computa»c~ao temporizada de S, porque

os limites de tempo das a»c~oes n~ao s~ao respeitados.

Um caso especial ¶e o de uma a»c~ao que tenha o limite superior igual a 1. Pela

de¯ni»c~ao de limite superior, esta a»c~ao n~ao pode ¯car permanentemente habilitada sem

ser executada. Isto equivale a uma esp¶ecie de propriedade de justi»ca para a»c~oes. As-

sim, qualquer computa»c~ao formada pelos componentes de estado de uma computa»c~ao

temporizada ¶e justa, ainda que o sistema de transi»c~ao subjacente S¡ contenha com-

puta»c~oes n~ao-justas.

3.3.2.4 Stuttering

N~ao est~ao proibidos pares consecutivos repetidos em uma computa»c~ao temporizada:

(¾i;Ti); (¾i+1;Ti+1) com ¾i = ¾i+1 e Ti = Ti+1. Esta repeti»c~ao ¶e um exemplo de um

passo-stutter (\gagueira", em inglês). Convenciona-se que a a»c~ao respons¶avel pela

transi»c~ao de um passo-stutter ¶e a a»c~ao nula (idle).11

11Da mesma forma que a a»c~ao nula ¶e respons¶avel pelos passos onde o tempo avan»ca e o estado

n~ao muda { os tiques do \rel¶ogio".
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O conjunto de computa»c~oes temporizadas de um sistema de transi»c~ao temporizado

¶e fechado sobre a adi»c~ao ¯nita de passos-stutter.

3.3.2.5 Transla»c~ao da Origem do Tempo

O conjunto de computa»c~oes temporizadas de um sistema de transi»c~ao temporizado ¶e

fechado sobre a adi»c~ao de uma constante inteira a todos os componentes de tempo.

Isto signi¯ca que um sistema de transi»c~ao temporizado n~ao pode fazer referência ao

tempo absoluto. Assim, n~ao h¶a perda de generalidade em supor que o instante da

primeira transi»c~ao de uma computa»c~ao temporizada seja 0.

3.3.2.6 O Produto S¶³ncrono de Sistemas de Transi»c~ao Temporizados

O produto s¶³ncrono de sistemas de transi»c~ao temporizados ¶e de¯nido da mesma forma

que o produto s¶³ncrono de sistemas de transi»c~ao n~ao-temporizados, salvo no que diz

respeito aos limites m¶³nimos e m¶aximos das a»c~oes conjuntas permitidas pelos vetores

de sincroniza»c~ao. Para que o produto s¶³ncrono de sistemas de transi»c~ao temporiza-

dos seja tamb¶em um sistema de transi»c~ao temporizado, ¶e razo¶avel adotar a seguinte

de¯ni»c~ao:

Sejam S1 e S2 dois sistemas de transi»c~ao temporizados. Seja (g1; g2) uma a»c~ao

conjunta permitida pelas restri»c~oes de sincroniza»c~ao. Os limites de tempo desta a»c~ao

conjunta s~ao de¯nidos do seguinte modo:

² l(g1; g2) = max(l(g1); l(g2)). Ou seja, o limite inferior da a»c~ao conjunta deve

ser o maior dos limites inferiores das a»c~oes que a comp~oem.

² u(g1; g2) = min(l(g1); l(g2)). Ou seja, o limite superior da a»c~ao conjunta deve

ser o menor dos limites superiores das a»c~oes que a comp~oem.
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3.3.2.7 Multiprocessamento £ Multiprograma»c~ao

Quando os sistemas computacionais estudados n~ao s~ao de tempo real, a abstra»c~ao

adotada por n¶os (ver 2.2) identi¯ca o paralelismo verdadeiro de v¶arias CPUs com a

execu»c~ao intercalada de processos em um esquema multitarefa em uma ¶unica CPU.

Quando h¶a restri»c~oes de tempo, por¶em, n~ao ¶e poss¶³vel ignorar a diferen»ca entre mul-

tiprocessamento e multiprograma»c~ao, como mostra o seguinte exemplo simples, adap-

tado de [11]:

Os processos P1 e P2 consistem, cada um, de uma a»c~ao: respectivamente g1 e g2.

O in¶³cio da execu»c~ao de P1 ¶e simultâneo ao in¶³cio da execu»c~ao de P2. Os limites de

tempo das a»c~oes s~ao de¯nidos como

l(g1) = l(g2) = u(g1) = u(g2) = 1

Ou seja, as duas a»c~oes devem permanecer habilitadas durante exatamente uma

unidade de tempo antes de serem executadas, e sua execu»c~ao deve ocorrer imediata-

mente ap¶os esta unidade de tempo. Em outras palavras: a execu»c~ao conjunta de P1

e P2 deve terminar ap¶os uma unidade de tempo (visto que transi»c~oes n~ao possuem

dura»c~ao).

Em um ambiente com dois processadores, estas restri»c~oes s~ao facilmente satis-

fat¶³veis: basta que as a»c~oes g1 e g2 sejam executadas em paralelo, simultaneamente.

Em um ambiente multiprogramado, no entanto, onde um processador ¶e compartilhado

pelos dois processos, as restri»c~oes de tempo jamais ser~ao satisfeitas, pois qualquer e-

xecu»c~ao conjunta de P1 e P2 leva 2 unidades de tempo.
12

Esta diferen»ca entre multiprocessamento e multiprograma»c~ao no que diz respeito

12Desde que valham as seguintes considera»c~oes: (1) uma a»c~ao de um processo ¶e considerada

habilitada apenas quando o processo estiver ativo (rodando na CPU), e (2) a troca de processos

(swapping) ¶e instantânea. Estas condi»c~oes ser~ao formalizadas na pr¶oxima se»c~ao.
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a sistemas de tempo real fez com que alguns autores (ver [15]) alegassem que o modelo

de a»c~oes intercaladas n~ao ¶e adequado para a an¶alise quantitativa de sistemas de tempo

real. Esta alega»c~ao foi refutada em [11], onde s~ao apresentados os modelos abordados

na pr¶oxima se»c~ao desta disserta»c~ao.

3.4 Diagramas de A»c~ao Temporizados

Diagramas de a»c~ao temporizados servem como modelos concretos de sistemas reativos.

Nesta se»c~ao, de¯nimos tais diagramas e discutimos mapeamentos deles para o mo-

delo abstrato de sistemas de transi»c~ao temporizados, separadamente para o caso de

sistemas multiprocessados e para o caso de sistemas multiprogramados.

3.4.1 De¯ni»c~oes

3.4.1.1 Multiprocessamento

Um sistema multiprocessado P composto por m processos tem a forma

£[P1 jj P2 jj ::: jj Pm]

onde £ ¶e um conjunto ¯nito de senten»cas l¶ogicas que de¯nem o estado inicial da

mem¶oria do sistema. Cada um dos processos Pi pode ser representado por texto de

programa ou por um diagrama de a»c~ao. No nosso caso, usaremos diagramas de a»c~ao

temporizados, de¯nidos a seguir.

Dados um conjunto de s¶³mbolos de atributo A, um conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao

¡, um conjunto ordenado TIME e um elemento 1 como na de¯ni»c~ao de sistemas de

transi»c~ao temporizados, um diagrama de a»c~ao temporizado ¶e um grafo direcionado
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L
i
j L

i
k

c → g

[ l , u ]

Figura 3.7: Aresta de um diagrama de a»c~ao temporizado

¯nito. Cada n¶o ¶e chamado um local 13. Se o diagrama do processo i tem n locais, os

n¶os ser~ao denotados Li
0
;Li

1
; :::; Li

n¡1. Cada aresta ¶e rotulada por uma instru»c~ao com

guarda c ! g (onde c ¶e uma express~ao proposicional envolvendo atributos em A, e

g 2 ¡) e por um par [l; u], com l 2 TIME e u 2 TIME[f1g representando os limites

de tempo da a»c~ao g. Uma aresta entre dois locais Li
j e L

i
k, representando a instru»c~ao

c ! g, com limites de tempo l e u, seria representada gra¯camente como na ¯gura

3.7.

O signi¯cado pretendido desta aresta ¶e o seguinte: quando o controle do processo

i estiver no local Li
j , a a»c~ao g pode ser executada somente se o controle permanecer

em Li
j, com a guarda c verdadeira, durante l unidades de tempo.

Al¶em disso, o controle do processo n~ao pode permanecer no local Li
j durante mais

de u unidades de tempo com a guarda c continuamente satisfeita. Para evitar que

isto aconte»ca, ou o processo deve executar g e passar para o local Li
k, ou algum

outro processo deve falsi¯car a guarda c (supondo, obviamente, que a guarda envolva

condi»c~oes sobre objetos compartilhados).

Quando a a»c~ao g ¶e executada (instantaneamente), o controle passa para o local

13Do inglês location.
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L
i
0

Figura 3.8: Local de entrada de um diagrama de a»c~ao temporizado

L
i

k
.

Todo n¶o do grafo possui uma aresta dele para ele mesmo rotulada pela a»c~ao nula

(idle), com limites de tempo 0 e 1.

Al¶em disso, o diagrama de cada processo Pi possui um local de entrada L
i

0
, repre-

sentado pelo n¶o da ¯gura 3.8.

O local de entrada ¶e onde o controle se encontra no in¶³cio da execu»c~ao do processo

Pi. N~ao ¶e obrigat¶orio que todos os processos do sistema iniciem sua execu»c~ao de

forma s¶³ncrona.

3.4.1.2 Comunica»c~ao e Sincroniza»c~ao

Diagramas de a»c~ao temporizados podem incluir a»c~oes cuja execu»c~ao deve ser sin-

cronizada. Isto ¶e necess¶ario, por exemplo, quando dois processos trocam mensagens

s¶³ncronas atrav¶es de canais (ver [13]). Neste caso, duas instru»c~oes especiais de en-

vio e recebimento de mensagens s~ao acrescentadas µa linguagem. A ¯gura 3.9 mostra

exemplos de ocorrências destas instru»c~oes.
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Li
j Li

k
c → α!

[ l , u ]

Li'
j' L i'

k'
c ' → α?

[ l ' , u ' ]

Figura 3.9: Instru»c~oes de envio e recebimento de mensagens

² No processo Pi, a aresta rotulada pela instru»c~ao c! ®!, com limites de tempo

[l; u], signi¯ca que, se a guarda c for verdadeira, o processo envia uma men-

sagem pelo canal ®. O controle s¶o passa para o local de destino quando a

mensagem for recebida por algum processo destinat¶ario (escolhido de forma

n~ao-determin¶³stica). O recebimento da mensagem ¶e representada pela aresta

de¯nida abaixo.

² No processo Pi0, a aresta rotulada pela instru»c~ao c
0
! ®?, com limites de tempo

[l0; u0], signi¯ca que, se a guarda c0 for verdadeira, o processo tenta receber

uma mensagem atrav¶es do canal ®. O controle s¶o passa para o local de des-

tino quando a a»c~ao correspondente ao envio de uma mensagem por este canal

(de¯nida acima) for executada simultaneamente por algum outro processo.

Os limites de tempo s~ao combinados do seguinte modo: suponhamos que, durante

max(l; l0) unidades de tempo, o controle do processo Pi tenha permanecido no local

Li
j, o controle do processo Pi0 tenha permanecido no local L

i0

j0 e as guardas c e c0

tenham sido satisfeitas continuamente. Ent~ao, Pi e Pi0 podem proceder, de forma

s¶³ncrona, para os locais Li
k e L

i0

k0, respectivamente.
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Por outro lado, se Pi permanecer no local L
i
j e Pi0 permanecer no local L

i0

j0 e

as guardas c e c0 forem satisfeitas continuamente durante min(u; u0) unidades de

tempo, ent~ao Pi e Pi0 devem proceder, de forma s¶³ncrona, para os locais Li
k e L

i0

k0,

respectivamente, ou algum outro processo deve falsi¯car c ou c0.

3.4.1.3 Multiprograma»c~ao

Um sistema multiprogramado P composto por m processos tem a forma

£[P1 jjj P2 jjj ::: jjj Pm]

Como no caso de um sistema multiprocessado, £ de¯ne o estado inicial, e cada

Pi ¶e um processo que pode ser representado por um diagrama de a»c~ao temporizado,

de¯nido da mesma forma. O signi¯cado informal da aresta da ¯gura 3.7, no en-

tanto, ¶e modi¯cado para re°etir a existência de um ¶unico processador que executa

alternadamente os m processos:

O limite m¶³nimo garante que, quando o controle do processador ¶unico permanecer

no local Li
j durante pelo menos l unidades de tempo e a guarda c for verdadeira, o

controle pode passar para o local Li
k. O limite m¶³nimo tem o mesmo signi¯cado que

no caso multiprocessado.

O limite m¶aximo estipula que, quando o controle tiver permanecido no local Li
j

durante u unidades de tempo com a guarda c verdadeira, o controle deve passar para

Li
k. Aqui h¶a uma diferen»ca importante em rela»c~ao ao caso multiprocessado: n~ao h¶a

a possibilidade de que outro processo falsi¯que a guarda c, j¶a que h¶a apenas um

processador.

Transi»c~oes nulas e locais de entrada s~ao de¯nidos como no caso de diagramas de

sistemas multiprocessados.
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3.4.1.4 Funcionalidade de uma A»c~ao

Os s¶³mbolos de a»c~ao que rotulam as arestas de um diagrama de a»c~ao temporizado n~ao

trazem nenhuma informa»c~ao sobre a funcionalidade da a»c~ao; i.e., como ela relaciona

os valores-verdade dos atributos do estado de origem com os valores-verdade do estado

destino.14

Para suprir esta informa»c~ao, representamos a funcionalidade de cada a»c~ao g 2 ¡

do seguinte modo:

(p1; p2; : : : ; pn)
g
¡! (q1; q2; : : : ; qn)

onde cada px e cada qx, 1 · x · n, ¶e uma f¶ormula proposicional da forma a ou da

forma :a, onde a ¶e um atributo.

O signi¯cado pretendido ¶e o seguinte: para cada x; 1 · x · n, se o estado de

origem de uma transi»c~ao rotulada por g satisfaz a f¶ormula px, ent~ao o estado destino

da transi»c~ao satisfaz a f¶ormula qx.

Como exemplo, consideremos a a»c~ao inverteSinal, cujo efeito ¶e o de multiplicar

por -1 o valor de uma vari¶avel inteira v. Os atributos de interesse s~ao as proposi»c~oes

vzero (interpreta»c~ao: o valor de v ¶e zero), vpos, (interpreta»c~ao: o valor de v ¶e positivo)

e vneg (interpreta»c~ao: o valor de v ¶e negativo). A funcionalidade da a»c~ao inverteSinal

pode ser expressa como

(vpos; vpos; vpos; vneg; vneg; vneg)

inverteSinal
¡!

(vneg;:vpos;:vzero; vpos;:vneg;:vzero)

14Na literatura, ¶e comum o uso de atributos tipados (vari¶aveis) e a»c~oes com argumentos (geral-

mente, atribui»c~oes da forma ¹x := ¹e, onde ¹x ¶e um vetor de vari¶aveis e ¹e um vetor de express~oes). Por

simplicidade, utilizamos nesta disserta»c~ao atributos proposicionais e s¶³mbolos de a»c~ao atômicos, mas

somos obrigados, ent~ao, a fornecer informa»c~oes adicionais sobre os efeitos de uma a»c~ao, conforme

explicado nesta se»c~ao.
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3.4.1.5 Dependências entre Atributos

O conjunto A de atributos ¶e escolhido de acordo com as propriedades do sistema nas

quais estamos interessados. No entanto,A pode conter atributos cujos valores-verdade

possuam alguma rela»c~ao de dependência entre si, como as proposi»c~oes vzero, vpos e

vneg do exemplo acima. Neste caso, torna-se necess¶ario especi¯car estas dependências

atrav¶es de um conjunto de f¶ormulas proposicionais:

vzero$ (:vpos ^ :vneg)

:vzero! (vneg $ :vpos)

A especi¯ca»c~ao destas dependências, ali¶as, permite que a funcionalidade da a»c~ao

inverteSinal seja expressa de forma mais compacta, pois os valores-verdade dos atri-

butos n~ao especi¯cados explicitamente podem ser determinados atrav¶es das f¶ormulas

de dependência:

(vpos; vneg)
inverteSinal
¡! (vneg; vpos)

3.4.2 Tradu»c~ao para o Modelo Abstrato

O uso de diagramas de a»c~ao temporizados como modelos concretos de sistemas

reativos exige um mapeamento para sistemas de transi»c~ao temporizados, pois s~ao

estes objetos que constituem a semântica da linguagem l¶ogica apresentada no pr¶ox-

imo cap¶³tulo.

S~ao apresentados, a seguir, mapeamentos de diagramas de a»c~ao temporizados para

sistemas de transi»c~ao temporizados. Estes mapeamentos s~ao diferentes para os casos

de multiprocessamento e de multiprograma»c~ao.
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3.4.2.1 Multiprocessamento

Um diagrama de a»c~ao temporizado correspondente a um sistema reativo multiproces-

sado da forma

£[P1 jj P2 jj ::: jj Pm]

¶e mapeado para o seguinte sistema de transi»c~ao temporizado S:

1. O conjunto de s¶³mbolos de atributo A inclui os s¶³mbolos de atributo sobre

os quais o diagrama de a»c~ao temporizado foi constru¶³do, mais as proposi»c~oes

especiais da forma atLi
j para cada processo i, 1 · i · m, e cada local Li

j do

processo i. O signi¯cado pretendido de atLi
j ¶e o de que o controle do i-¶esimo

processo se encontra no local Lj.

2. O conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡ ¶e o mesmo sobre o qual o diagrama de a»c~ao

temporizado foi constru¶³do.

3. O conjunto de estados W ¶e o conjunto de todas as valora»c~oes poss¶³veis dos

s¶³mbolos de atributo de A (incluindo as proposi»c~oes especiais da forma atLi
j).

4. Cada aresta do diagrama com o n¶o Li
j como origem e o n¶o Li

k como destino,

rotulada pela a»c~ao com guarda c ! g e limites de tempo [l; u], ¶e mapeada em

um conjunto de transi»c~oes rotuladas pela a»c~ao g. Mais precisamente, dados w

e w0 2 W , w
g
! w0 se e somente se

(a) atLi
j ¶e verdadeiro em w;

(b) atLi
k ¶e verdadeiro em w0;

(c) c ¶e verdadeiro em w;

(d) Para todo px e todo qx presentes na especi¯ca»c~ao da funcionalidade de g

(ver 3.4.1.4), se px ¶e verdadeiro em w, ent~ao qx ¶e verdadeiro em w0;
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(e) Para todo atributo a 2 A cujo valor-verdade n~ao puder ser determinado

pelas rela»c~oes de dependência (ver 3.4.1.5) a partir da verdade de todos

os qx tais que px ¶e verdadeiro em w, a ¶e verdadeiro em w se e somente

se a for verdadeiro em w0. Mais formalmente, para todo a 2 A n fax j

w satisfaz px ^ (qx ! ax _ qx ! :ax)g, w satisfaz a se e somente se w0

satisfaz a.

Al¶em das transi»c~oes geradas pelas arestas do diagrama, existem transi»c~oes ro-

tuladas pela a»c~ao nula (idle) w
idle
¡! w para todo w 2 W .

Transi»c~oes de entrada ei s~ao criadas para cada processo Pi. Dois estados w;w
0

est~ao ligados por uma transi»c~ao de entrada ei (w
ei
¡! w0) se e somente se

² atLi
j ¶e falso em w para todo j, e atLi

0
¶e verdadeiro em w0.

² Todo atributo verdadeiro em w ¶e verdadeiro em w0, e todo atributo falso

em w ¶e falso em w0, com exce»c~ao de atLi
0
.

5. As fun»c~oes l e u mapeiam cada transi»c~ao nos valores l e u que rotulavam a

aresta do diagrama que deu origem µa transi»c~ao. Em especial, l(idle) = 0 e

u(idle) =1, e l(ei) = 0 e u(ei) =1.

6. A fun»c~ao de interpreta»c~ao dos atributos I mapeia cada atributo a 2 A no

conjunto de estados que satisfazem a.

7. O estado inicial w0 ¶e aquele no qual todas as senten»cas de £ s~ao verdadeiras,

e todas as proposi»c~oes especiais da forma atLi
j s~ao falsas (i.e., nenhum dos

processos iniciou sua execu»c~ao ainda, e o local do controle ¶e inde¯nido). Para

que o estado inicial seja ¶unico, £ deve determinar o valor verdade inicial de

todos os atributos de A.
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Li
j Li

k
c → α!

[ l , u ]

Li'
j' L i'

k'
c ' → α?

[ l ' , u ' ]

Figura 3.10: Instru»c~oes de envio e recebimento de mensagens

3.4.2.2 Comunica»c~ao e Sincroniza»c~ao

Se os diagramas de a»c~ao temporizados de dois processos Pi e Pi0 contiverem arestas

rotuladas por a»c~oes de envio (em Pi) e recebimento (em Pi0) de mensagens s¶³ncronas

do tipo ®! e ®? (ver 3.4.1.2), estas s~ao mapeadas em transi»c~oes rotuladas pelo par

(®!; ®?) { i.e., uma a»c~ao conjunta representando a ocorrência simultânea do envio e

do recebimento da mensagem. Mais precisamente:

Suponha que uma aresta do diagrama de Pi tenha o n¶o Li
j como origem e o n¶o

Li
k como destino, sendo rotulada pela a»c~ao com guarda c ! ®! e pelos limites de

tempo [l; u]. Suponha tamb¶em que uma aresta do diagrama de Pi0 tenha o n¶o Li0

j0

como origem e o n¶o Li0

k0 como destino, sendo rotulada pela a»c~ao com guarda c0
! ®?

e pelos limites de tempo [l0; u0] (ver ¯gura 3.10).

Dados dois estados w e w0, w
(®!;®?)
¡! w0 no sistema de transi»c~ao temporizado se e

somente se

1. atLi
j e atLi0

j0 s~ao verdadeiras em w;

2. atLi
k e atLi0

k0 s~ao verdadeiras em w0;
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3. c e c0 s~ao verdadeiras em w;

4. Para todo px e todo qx presentes na especi¯ca»c~ao da funcionalidade de ®! (ver

3.4.1.4), se px ¶e verdadeiro em w, ent~ao qx ¶e verdadeiro em w0;

5. Para todo px e todo qx presentes na especi¯ca»c~ao da funcionalidade de ®?, se

px ¶e verdadeiro em w, ent~ao qx ¶e verdadeiro em w0;

6. Atributos cujos valores-verdade n~ao s~ao determinados pelas funcionalidades de

®! e ®? e pelas dependências entre os atributos têm o mesmo valor-verdade em

w e em w0 (ver item 4e em 3.4.2.1).

3.4.2.3 Exemplo

Um exemplo simples do uso de diagramas de a»c~ao temporizados ¶e apresentado a

seguir. Um processo P veri¯ca, repetidas vezes, se um determinado evento ocorreu,

enquanto um dado limite de tempo (timeout) n~ao for ultrapassado.

Apenas o diagrama do processo P ¶e apresentado. A ocorrência do evento aguardado

¶e representada pela proposi»c~ao c (c se torna verdadeira pela a»c~ao de algum outro pro-

cesso rodando concorrentemente com P ). A instru»c~ao c ! nop, onde nop ¶e uma

a»c~ao especial, sem funcionalidade, que passa para o local seguinte mas n~ao altera o

restante da mem¶oria, ¶e abreviada para test(c).

O processo P ¶e especi¯cado pelo diagrama da ¯gura 3.11:

No in¶³cio da execu»c~ao, P encontra-se no local de entrada L0. Durante 10 unidades

de tempo, P pode passar para o local L1, veri¯cando se a proposi»c~ao c ¶e 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 L2.
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L0

L1test (c)

[0 , u]

L2

test (true)

[10 , 10]

Figura 3.11: Diagrama de a»c~ao temporizado do exemplo

O valor de u determina a frequência com que o valor da proposi»c~ao c ¶e testado por

P . Se u for maior do que 10, pode acontecer que P nem teste o valor de c antes de

passar para L2. Se u estiver entre 0 e 10, P precisa veri¯car o valor de c pelo menos

uma vez a cada u unidades de tempo.

3.4.2.4 Multiprograma»c~ao

No mapeamento de um sistema multiprogramado da forma

£[P1 jjj P2 jjj ::: jjj Pm]

para um sistema de transi»c~ao temporizado, dois fatores devem ser considerados:

² Em qualquer instante, o controle do sistema se encontra em um local de um

¶unico processo (o processo ativo).

² A estrat¶egia de escalonamento dos processos deve ser levada em considera»c~ao

no estudo do comportamento do sistema.

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

tema de transi»c~ao temporizado ¶e aumentado com proposi»c~oes especiais do tipo atLi
j;
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no entanto, um conjunto adicional de atributos da forma ativoi (signi¯cando que o

processo i ¶e o processo ativo) torna-se necess¶ario. Obviamente, em qualquer estado

w do sistema de transi»c~ao temporizado, no m¶aximo um dos atributos ativoi pode ser

verdadeiro.15 Os outros processos j, com j 6= i, s~ao ditos suspensos.

O estado inicial w0 do sistema de transi»c~ao temporizado ¶e aquele em que £ ¶e

satisfeito, todas as proposi»c~oes da forma atLi
j s~ao falsas, e todas as proposi»c~oes da

forma ativoi s~ao falsas (i.e., no in¶³cio da execu»c~ao do sistema, nenhum processo est¶a

ativo).

As arestas do diagrama geram transi»c~oes exatamente do mesmo modo que no caso

multiprocessado. Da mesma forma, transi»c~oes rotuladas pela a»c~ao nula e transi»c~oes

de entrada tamb¶em s~ao criadas.

Al¶em destas, transi»c~oes de escalonamento precisam ser acrescentadas. Em uma

transi»c~ao de escalonamento w
esc
¡! w0, os valores verdade de no m¶aximo dois atributos

ativoi podem variar; mais precisamente, para algum i o valor de ativoi passa de

verdadeiro para falso (signi¯cando que o processo i foi suspenso); opcionalmente,

para algum j o valor verdade de ativoj passa de falso para verdadeiro (signi¯cando

que o processo j foi reativado).

O conjunto exato de transi»c~oes de escalonamento depende da estrat¶egia usada pelo

escalonador, uma informa»c~ao que n~ao est¶a contida no diagrama de a»c~ao temporizado,

devendo ser especi¯cada µa parte. Um exemplo seria uma estrat¶egia \gulosa", onde

um processo ativo assim permanece at¶e que sua execu»c~ao termine (i.e., todas suas

a»c~oes estejam desabilitadas); neste momento, algum outro processo com uma a»c~ao

habilitada, caso exista, ¶e ativado. Para esta estrat¶egia, as transi»c~oes de escalonamento

w
escg
¡! w

0 geradas s~ao tais que

1. Em w, ativoi ¶e verdadeiro para algum processo i;

15Esta restri»c~ao pode ser acrescentada µas dependências entre os atributos.
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L
i
k L

i
n

c → resume(s)

[ l , u ]

Figura 3.12: Aresta com instru»c~ao resume

2. Em w0, todos os atributos têm o mesmo valor que em w, com exce»c~ao de ativoi

(i representando o processo que est¶a sendo suspenso) e possivelmente ativoj (j

representando o processo que est¶a sendo ativado);

3. Nenhuma outra a»c~ao (salvo a a»c~ao nula) est¶a habilitada em w;

4. Existe alguma a»c~ao (al¶em da a»c~ao nula) habilitada em w0.

Para permitir maior °exibilidade nas estrat¶egias de escalonamento, instru»c~oes es-

peciais de escalonamento podem ser acrescentadas µa linguagem dos diagramas de a»c~ao

temporizados. A instru»c~ao resume(s), onde s µ f1; 2; :::;mg, suspende o processo

atual e ativa, de modo n~ao-determin¶³stico, um processo Pj com j 2 s. Quando s ¶e

um conjunto unit¶ario fjg, abreviamos resume(fjg) como resume(j). A abreviatura

suspend representa resumefj j 1 · j · m; j 6= ig.

No mapeamento para sistemas de transi»c~ao temporizados, cada aresta da forma

da ¯gura 3.12 ¶e associada a transi»c~oes w
resume(s)
¡! w0, onde:

1. ativoi ¶e verdadeiro em w;

2. ativoj ¶e verdadeiro em w0 para algum j 2 s.
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3. atLi
k ¶e verdadeiro em w;

4. atLi
n ¶e verdadeiro em w0;

5. c ¶e verdadeira em w;

6. Todos os outros atributos têm o mesmo valor em w e em w0.

Se a troca de processos pode ser considerada instantânea, os limites de tempo das

transi»c~oes de escalonamento podem ser de¯nidos como l = u = 0. Caso contr¶ario,

os valores devem ser ajustados para re°etir o tempo necess¶ario para o escalonador

suspender um processo e ativar outro.

3.4.2.5 Exemplo

O exemplo a seguir mostra como representar uma situa»c~ao de espera n~ao-ocupada:

um processo Pi deve liberar o processador para outro processo Pj durante 10 unidades

de tempo, e ent~ao ser reativado. Para isto, um processo PT (um timer) ¶e rodado em

paralelo em um processador diferente (i.e., o sistema ¶e denotado por £[(Pi jjj Pj) jj

PT ]. O processo PT ¶e representado pelo diagrama da 3.13. A a»c~ao test(t) ! setat

torna o atributo t falso somente se t for verdadeiro.

Suponhamos que o controle do processo Pi esteja no local L
i
j e o controle do

processo Pt esteja no local t0. O processo Pi ativa o timer e suspende a si mesmo,

cedendo o processador para o processo Pj, atrav¶es da sequência da ¯gura 3.14. A

a»c~ao setat torna o atributo t verdadeiro.

10 unidades de tempo depois, o timer reativa o processo Pi.
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t 0 t 1

test (t)→ nega t

[0 , 0]

resume (i)

[10 , 10]

Figura 3.13: Diagrama de a»c~ao temporizado do processo PT do exemplo

Li
j Li

k[0 , 0]
Li

n[0 , 0]

seta t resume(j)

Figura 3.14: Diagrama de a»c~ao temporizado da ativa»c~ao do timer do exemplo
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3.4.2.6 M¶ultiplos Processadores e Outras Extens~oes

A discuss~ao acima sobre multiprograma»c~ao supôs a existência de um ¶unico 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 situa»c~ao em que

existe um pool de processadores aos quais os processos podem ser alocados est¶atica

ou dinamicamente.

A mesma referência discute, ainda, o uso de prioridades e interrup»c~oes para a

especi¯ca»c~ao de estrat¶egias de escalonamento mais poderosas e semelhantes µas uti-

lizadas em sistemas operacionais modernos ([19]).

Embora discuss~oes deste tipo sejam importantes para ilustrar a adequa»c~ao de

diagramas de a»c~ao temporizados e sistemas de transi»c~ao temporizados como modelos

de sistemas reativos, elas se encontram al¶em do escopo deste cap¶³tulo, cujo prop¶osito

foi apenas o de apresentar estes formalismos. No pr¶oximo cap¶³tulo, uma linguagem

l¶ogica para raciocinar sobre sistemas de transi»c~ao temporizados ser¶a proposta.
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Cap¶³tulo 4

RETOOL

4.1 O Operador ±

Em [18], Segerberg introduziu a no»c~ao de um operador ±, o qual, quando aplicado a

uma dada proposi»c~ao q, denota o conjunto de a»c~oes que tornam q verdadeiro. Neste

cap¶³tulo, de¯nimos uma l¶ogica de a»c~oes dotada de um operador semelhante, que tem,

como modelos, sistemas de a»c~ao temporizados, apresentados no cap¶³tulo anterior.

O operador ± de Segerberg serviu como base para uma extens~ao da l¶ogica dinâmica

([9]) contendo elementos de l¶ogicas de a»c~oes, onde ±q denota a»c~oes que levam a estados

onde q ¶e verdadeiro. Em [4, 7], o operador foi estendido de duas maneiras diferentes: a

primeira extens~ao foi introduzida para raciocinar sobre pr¶e-condi»c~oes e p¶os-condi»c~oes,

com a forma di¶adica p±q. A segunda extens~ao, relativa a aplica»c~oes de tempo real,

acrescentou limites de tempo m¶aximos e m¶³nimos µas a»c~oes: nela, o termo de a»c~ao

pl±
uq denota as a»c~oes que tornam q verdadeiro em menos de u unidades de tempo,

desde que tenham permanecido habilitadas em estados que satisfazem p durante no

m¶³nimo l unidades de tempo.
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Em [4, 7], esta ¶ultima extens~ao foi chamada de RETOOL (Real-Time Object-

Oriented Logic, uma referência ao objetivo maior de produzir uma formaliza»c~ao de

sistemas de tempo real orientados a objetos). N~ao foi atingido um consenso, no en-

tanto, quanto µa denota»c~ao exata de um termo de a»c~ao p±q. Nos dois trabalhos citados,

duas semânticas diferentes foram propostas para RETOOL; esta disserta»c~ao sugere

uma terceira, oferecendo uma axiomatiza»c~ao adequada, acompanhada de provas de

corre»c~ao e completude fraca:

² [4] de¯niu p±q como denotando o conjunto de todas as a»c~oes que tornam q

verdadeiro a partir de estados onde p vale, com a exigência adicional de que

estas a»c~oes estejam habilitadas em todos os estados onde p vale; chamamos esta

de¯ni»c~ao de Semântica da Condi»c~ao de Habilita»c~ao (SCH) do operador ±.

² Em [7], p±q foi de¯nido como denotando todas as a»c~oes g tais que, se g parte

de um estado onde p vale, ent~ao g conduz a um estado onde q vale; chamamos

esta de¯ni»c~ao de Semântica da Implica»c~ao Material (SIM) do operador ±.

² Nesta disserta»c~ao, apresentamos uma de¯ni»c~ao de p±q onde este termo signi¯ca

o conjunto de a»c~oes que partem apenas de estados onde p vale e tornam q

verdadeiro; esta ¶e a Semântica da Condi»c~ao Necess¶aria (SCN) do operador ±.

As abordagens semânticas mais promissoras para RETOOL como uma linguagem

l¶ogica para descrever sistemas de transi»c~ao computacionais parecem ser justamente

a SCN e a SCH. A pr¶oxima se»c~ao de¯ne a linguagem de RETOOL. Em se»c~oes pos-

teriores, a SCN ¶e apresentada, acompanhada de uma axiomatiza»c~ao adequada, com

provas de corre»c~ao e completude fraca.
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4.2 A Linguagem de RETOOL

As entidades sint¶aticas primitivas de RETOOL s~ao os s¶³mbolos de atributo (que, nesta

vers~ao proposicional da l¶ogica, s~ao simples letras proposicionais) e s¶³mbolos de a»c~ao.

Denotamos o conjunto de s¶³mbolos de atributos como A, e o conjunto de s¶³mbolos de

a»c~ao como ¡.

A l¶ogica pressup~oe um conjunto ordenado (TIME, ·), com m¶³nimo 0. Uma cons-

tante 1, que n~ao ¶e elemento de TIME, est¶a dispon¶³vel, tal que t ·1 para todo t 2

TIME. As outras categorias sint¶aticas s~ao:

De¯ni»c~ao 4.2.1 (Proposi»c~oes de estado (PE))

p ::= a j :p j p! p0

onde a 2 A.

De¯ni»c~ao 4.2.2 (Termos de a»c~ao (TA))

t ::= g j pl±
uq

onde g 2 ¡; p; q 2 PE; l 2 TIME, u 2 TIME [f1g; l · u.

De¯ni»c~ao 4.2.3 (F¶ormulas)

Á ::= a j t1 ¾ t2 j :Á j Á! Á0 j [t]Á j [ ]p

onde a 2 A, t; t1; t2 2 TA, p 2 PE.

4.3 Semântica da Condi»c~ao Necess¶aria (SCN)

A semântica de RETOOL ¶e de¯nida sobre sistemas de transi»c~ao temporizados (ver

3.3.1) com conjunto de s¶³mbolos de atributo A e conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡. Dado

um sistema de transi»c~ao temporizado (W;!; l; u; I; w0), valem as seguintes de¯ni»c~oes:
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De¯ni»c~ao 4.3.1 Uma proposi»c~ao de estado p denota o seguinte conjunto de estados:

² [[a]] = I(a) para a 2 A;

² [[:p]] = W n [[p]];

² [[p! p0]] = (W n [[p]]) [ [[p0]].

Em especial, [[>]] = W e [[?]] = ;.

De¯ni»c~ao 4.3.2 Um termo de a»c~ao t denota o seguinte conjunto de transi»c~oes:

² [[g]] = f(w;w0) j w
g
! w0g;

² [[pl±
uq]] =

f(w;w0) j 9g 2 ¡ [

(w
g
! w0) ^

enable(g) µ [[p]] ^

8v; v0((v
g
! v0)) (v0 2 [[q]])) ^

(l · l(g) · u(g) · u)

]

g

onde enable(g) signi¯ca o conjunto de estados do sistema de transi»c~ao nos quais

a a»c~ao g est¶a habilitada.

De¯ni»c~ao 4.3.3 A satisfa»c~ao de uma f¶ormula em um estado w de um sistema de

transi»c~ao temporizado S ¶e de¯nida como:
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S;w j= p sss w 2 [[p]];

S;w j= (t1 ¾ t2) sss [[t1]] µ [[t2]];

S;w j= :Á sss S;w 6j= Á;

S;w j= Á! Á0 sss S;w j= Á implica S;w j= Á0;

S;w j= [t]Á sss S;w0 j= Á para todo w0 tal que (w;w0) 2 [[t]];

S;w j= [ ]p sss S;w0 j= p.

4.3.1 Coment¶arios

4.3.1.1 Termos de A»c~ao como Instru»c~oes

A denota»c~ao de um termo de a»c~ao da forma pl±
uq ¶e um conjunto de transi»c~oes tal que,

se uma transi»c~ao rotulada por um s¶³mbolo de a»c~ao g estiver inclu¶³do na denota»c~ao,

ent~ao todas as transi»c~oes rotuladas por g tamb¶em est~ao inclu¶³das na denota»c~ao. Isto

equivale a dizer que, se os s¶³mbolos de a»c~ao representam instru»c~oes atômicas, ent~ao ¶e

a instru»c~ao representada por g (em vez de uma ou outra execu»c~ao da instru»c~ao) que

est¶a associada µas condi»c~oes p e q e aos limites de tempo l e u.

4.3.1.2 Subsun»c~ao

\¾" ¶e o operador de subsun»c~ao. Dizer que um termo de a»c~ao t1 est¶a subsumido em

um termo t2 signi¯ca que toda a»c~ao denotada por t1 tamb¶em ¶e denotada por t2 (mas

n~ao necessariamente vice-versa). A subsun»c~ao pode ser vista como um re¯namento

de a»c~oes: as a»c~oes denotadas por t1 re¯nam as denotadas por t2. Note que a verdade

de uma f¶ormula de subsun»c~ao independe do estado w em quest~ao.
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4.3.1.3 Termos de A»c~ao Especiais

Alguns termos de a»c~ao com denota»c~oes interessantes podem ser constru¶³dos com as

constantes ? e >. Para proposi»c~oes de estado p e q diferentes de > e ? (omitimos l

e u destes termos, pois a ênfase, aqui, ¶e nas proposi»c~oes, n~ao nos limites de tempo):

[[p±>]] = todas as transi»c~oes rotuladas por a»c~oes com condi»c~ao necess¶aria p. N~ao

¶e especi¯cada qualquer p¶os-condi»c~ao.

[[>±q]] = todas as transi»c~oes rotuladas por a»c~oes com p¶os-condi»c~ao q. N~ao ¶e

especi¯cada qualquer condi»c~ao necess¶aria.

[[p±?]] = [[?±?]] = [[?±>]] = [[>±?]] = [[?±q]] = ;;

4.3.1.4 A»c~oes produtivas

Ao dizer que uma dada a»c~ao g torna q verdadeiro, pode parecer razo¶avel exigir que

q seja falso no estado de origem; i.e., a a»c~ao altera, de fato, o valor-verdade de q,

produzindo uma situa»c~ao que n~ao existia antes. Uma a»c~ao deste tipo ¶e chamada de

a»c~ao produtiva. A semântica do operador ± dada acima n~ao imp~oe tal condi»c~ao. No

entanto, um operador produtivo ±0 pode ser de¯nido em termos do operador n~ao-

produtivo ± do seguinte modo:

pl±
0uq = (p ^ :q)l±

uq

4.3.1.5 Habilita»c~ao de uma A»c~ao

Na se»c~ao 3.2.1, de¯nimos, para cada a»c~ao g 2 ¡, o conjunto enable(g) como

enable(g) = fw 2 W j 9w0 tal que (w;w0) 2
g
!g
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Este ¶e o conjunto de todos os estados onde g est¶a habilitada. Dizer que um estado

w pertence a enable(g) equivale a dizer que a f¶ormula :(g ¾ >±?) ¶e verdadeira

em w, ou ainda, que a f¶ormula [g]? ¶e falsa em w. De agora em diante, usaremos a

abreviatura enabled(g) para :[g]?. Um estado w pertencer¶a a enable(g) se e somente

se a f¶ormula enabled(g) for verdadeira em w.

Para um termo de a»c~ao t = pl±
uq, enable(t) ¶e o conjunto de todos os estados

onde pelo menos uma a»c~ao g 2 [[pl±
uq]] est¶a habilitada. A abreviatura enabled(pl±

uq)

signi¯ca, ent~ao, :[pl±
uq]?.

Assim, temos, para t 2 TA,

enabled(t) = :[t]?

4.4 Uma Axiomatiza»c~ao para a SCN

Esta se»c~ao apresenta uma axiomatiza»c~ao de RETOOL em sua vers~ao SCN. As seguintes

de¯ni»c~oes caracterizam o c¶alculo dedutivo:

De¯ni»c~ao 4.4.1 (Sequência de Deriva»c~ao, Teorema) Seja Á uma f¶ormula RE-

TOOL. Escrevemos ` Á se e somente se houver uma sequência ¯nita de f¶ormulas

Á1; Á2; :::; Án, com Án = Á, tal que cada Ái(1 · i · n) ou ¶e uma instância dos esque-

mas de axioma de RETOOL ou ¶e a conclus~ao de uma regra de inferência onde cada

premissa aparece como Áj na sequência para algum j < i. Denominamos tal sequência

uma sequência de deriva»c~ao de Á. Dizemos que Á ¶e um teorema de RETOOL.

De¯ni»c~ao 4.4.2 (Rela»c~ao de Derivabilidade) Para todo conjunto ¤ de f¶ormulas

RETOOL e toda f¶ormula RETOOL Á, escrevemos ¤ ` Á se e somente se houver

uma sequência ¯nita de f¶ormulas Á1; Á2; :::; Án, com Án = Á, tal que cada Ái(1 ·
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i · n) ou ¶e um elemento de ¤, ou ¶e uma instância de um esquema de axioma de

RETOOL, ou ¶e a conclus~ao de uma regra de inferência onde cada premissa aparece

como Áj na sequência para algum j < i. Denominamos tal sequência uma sequência

de deriva»c~ao de Á a partir de ¤. Dizemos que ¤ deriva Á. Denominamos ` a rela»c~ao

de derivabilidade. Para ¤ unit¶ario = fÃg, escrevemos Ã ` Á.

4.4.1 Axiomas e Regras

Os seguintes esquemas de axioma e regras de inferência compreendem o c¶alculo dedu-

tivo de RETOOL.1 A prova de corre»c~ao, na pr¶oxima se»c~ao, inclui coment¶arios sobre

os esquemas e regras mais importantes.

1Assumimos a existência de um c¶alculo dedutivo adequado para provar propriedades que digam

respeito apenas ao operador · e aos elementos de TIME [f1g.
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(CP) Todos os axiomas e regras do C¶alculo Proposicional

(K) [t](Á! Ã)! ([t]Á! [t]Ã)

[ ](p! q)! ([ ]p! [ ]q)

(I) [ ]p! [t][ ]p

[t][ ]p! (enabled(t)! [ ]p)

[ ]:p$ :[ ]p

:[ ]?

(N)
¤ ` Á

¤ ` [t]Á

¤ ` p

¤ ` [ ]p

(±)
¤ ` enabled(t)! p ¤ ` [t]q ¤ ` l · l(t) · u(t) · u

¤ ` t ¾ pl±uq

(S1) t ¾ t

(S2) (t1 ¾ t2)! ((t2 ¾ t3)! (t1 ¾ t3))

(S3) (t1 ¾ t2)! ([t2]Á! [t1]Á)

(CN) (t ¾ pl±
uq)! (enabled(t)! p)

(Pos) (t ¾ pl±
uq)! ([t]q)

(Lim) (t ¾ pl±
uq)! (enabled(t)! l · l(t) · u(t) · u)
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(Global-¾) (t1 ¾ t2)$ [t](t1 ¾ t2)

(Lim-±) l(pl±
uq) = l u(pl±

uq) = u

4.5 Corre»c~ao

Nesta se»c~ao, a corre»c~ao da axiomatiza»c~ao acima ¶e provada em rela»c~ao µa Semântica da

Condi»c~ao Necess¶aria. Para tanto, de¯nimos as no»c~oes de satisfatibilidade, verdade,

validade e consequência para determinar quando um sistema de transi»c~ao temporizado

¶e um modelo de um conjunto de f¶ormulas RETOOL:

De¯ni»c~ao 4.5.1 (Satisfatibilidade) Uma f¶ormula RETOOL Á ¶e satisfat¶³vel se e

somente se existe algum estado w de algum sistema de transi»c~ao temporizado S tal

que Á vale em w (escrito S;w j= Á).

De¯ni»c~ao 4.5.2 (Verdade em um Sistema de Transi»c~ao Temporizado) Uma

f¶ormula RETOOL Á ¶e verdadeira em um sistema de transi»c~ao temporizado S (escrito

S j= Á) se e somente se ela ¶e satisfeita em todos os estados de S.

De¯ni»c~ao 4.5.3 (Validade) Uma f¶ormula RETOOL Á ¶e v¶alida (escrito j= Á) se e

somente se ela ¶e verdadeira em todos os sistemas de transi»c~ao temporizados.

De¯ni»c~ao 4.5.4 (Consequência) Uma f¶ormula RETOOL Á ¶e consequência de um

conjunto ¤ de f¶ormulas RETOOL (escrito ¤ j= Á) se e somente se, para todo sistema

de transi»c~ao temporizado S, se todas as f¶ormulas de ¤ forem verdadeiras em S, ent~ao

Á tamb¶em ¶e verdadeira em S.
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Esta no»c~ao de consequência ¶e chamada de \consequência global" em [9]. ¶E uma

de¯ni»c~ao mais fraca do que a de¯ni»c~ao alternativa de consequência (que estipula que

¤ j= Á se e somente se, para todo estado w de todo sistema de transi»c~ao temporizado

S, se todas as f¶ormulas de ¤ s~ao verdadeiras em w, ent~ao Á tamb¶em ¶e verdadeira

em w). Achamos razo¶avel adotar esta de¯ni»c~ao de consequência porque, na descri»c~ao

de um sistema reativo S, esperamos que as f¶ormulas de uma especi¯ca»c~ao ¤ sejam

verdadeiras em todos os estados do sistema de transi»c~ao temporizado que representa

S. Queremos, com a l¶ogica, deduzir propriedades decorrentes de ¤ (i.e. verdadeiras

em todos os estados do sistema em quest~ao), ainda que tais propriedades n~ao sejam

v¶alidas (i.e., verdadeiras em todos os estados de todos os sistemas).

A corre»c~ao da axiomatiza»c~ao consiste na prova da seguinte proposi»c~ao:

Teorema 4.5.1 (Corre»c~ao) Para toda f¶ormula Á da linguagem de RETOOL

` Á ) j= Á

A prova ¶e feita por indu»c~ao sobre o comprimento da sequência de deriva»c~ao de Á.

Como casos-base, temos os teoremas derivados atrav¶es de sequências de deriva»c~ao de

comprimento 1 (i.e., os axiomas). O passo da indu»c~ao consiste na prova de que, para

toda regra de inferência, se as premissas s~ao f¶ormulas verdadeiras, ent~ao a conclus~ao

tamb¶em ¶e uma f¶ormula verdadeira.

4.5.1 Prova e Coment¶arios

Na prova de corre»c~ao a seguir, omitimos o esquema (CP) { todos os axiomas e re-

gras do C¶alculo Proposicional. Os mais importantes dos outros axiomas e regras
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s~ao acompanhados de coment¶arios sobre as caracter¶³sticas de sistemas de transi»c~ao

temporizados que eles buscam capturar.

(K) [t](Á! Ã)! ([t]Á! [t]Ã)

[ ](p! q)! ([ ]p! [ ]q)

Prova:

Seja S um sistema de transi»c~ao temporizado. Suponha que S;w j= [t](Á! Ã) em

um estado w. Ent~ao, para todo g 2 [[t]], w
g

! w0 implica S;w0 j= Á ! Ã. Suponha,

para ¯ns de contradi»c~ao, que S;w6j= [t]Á! [t]Ã, i.e., que S;w j= [t]Á mas S;w6j= [t]Ã.

Ent~ao existe um estado w00 tal que w
g
! w00, g 2 [[t]] e S;w00 6j= Ã. Al¶em disso, para

todo estado w0, w
g
! w0 implica S;w0 j= Á. Ent~ao S;w00 j= Á e S;w00 6j= Ã, e, portanto,

S;w00 6j= Á ! Ã, contradizendo a suposi»c~ao inicial de que Á ! Ã vale em todos os

t-sucessores de w.

Um racioc¶³nio semelhante se aplica ao caso da modalidade [ ], onde S;w j= [ ]p

signi¯ca que p vale no estado inicial w0.

2

(I) [ ]p! [t][ ]p

[t][ ]p! (enabled(t)! [ ]p)

[ ]:p$ :[ ]p

:[ ]?

Prova:

² Para [ ]p ! [t][ ]p: em um sistema de transi»c~ao temporizado S, para todo
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w 2 W , temos que

S;w j= [ ]p ,

S;w0 j= p )

8g 2 [[t]] : (w
g
! w0 ) S;w0 j= p) ,

8g 2 [[t]] : (w
g
! w0 ) S;w0 j= [ ]p) ,

S;w j= [t][ ]p

² Para [t][ ]p! (enabled(t)! [ ]p): em um sistema de transi»c~ao temporizado S,

para todo w 2 W , temos que

S;w j= [t][ ]p ,

8g 2 [[t]] : (w
g
! w0 ) S;w0 j= [ ]p) )

(S;w j= enabled(t))) (9w0 : S;w0 j= [ ]p) ,

S;w0 j= p ,

S;w j= [ ]p

² Para [ ]:p $ :[ ]p: em um sistema de transi»c~ao temporizado S, para todo

w 2 W , temos que

S;w j= :[ ]p ,

S;w0 6j= p ,

S;w0 j= :p ,

S;w j= [ ]:p

² Para :[ ]?: em um sistema de transi»c~ao temporizado S, nunca ¶e o caso que

S;w0 j= ?.

2

(S1) t ¾ t

Prova:
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Para todo sistema de transi»c~ao temporizado S e estado w,

(S;w j= t ¾ t), ([[t]] µ [[t]]):

2

(S2) (t1 ¾ t2)! ((t2 ¾ t3)! (t1 ¾ t3))

Prova:

Suponha que (t1 ¾ t2) e (t2 ¾ t3) valham em um estado w de um sistema de

transi»c~ao temporizado S. Pela transitividade de µ, temos que [[t1]] µ [[t3]]. Portanto,

S;w j= t1 ¾ t3.

2

(S3) (t1 ¾ t2)! ([t2]Á! [t1]Á)

Prova:

Em um sistema de transi»c~ao temporizado S, suponha S;w j= t1 ¾ t2 em um

estado w. Ent~ao [[t1]] µ [[t2]]. Suponha tamb¶em S;w j= [t2]Á. Ent~ao, em todo estado

w0 tal que (w;w0) 2 [[t2]], Á vale. Suponha, para ¯ns de contradi»c~ao, que S;w6j= [t1]Á.

Ent~ao, haveria um estado w00 tal que (w;w00) 2 [[t1]] e S;w
00 6j= Á. Mas, pela suposi»c~ao

inicial, temos que (w;w00) 2 [[t1]] implica (w;w
00) 2 [[t2]], e portanto Á precisa valer em

w00. Assim, S;w j= [t1]Á.

2
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(CN) (t ¾ pl±
uq)! (enabled(t)! p)

Coment¶ario:

Este axioma trata de uma condi»c~ao necess¶aria para que um termo de a»c~ao t seja

subsumido por um termo de a»c~ao da forma pl±
uq: sempre que t estiver habilitado em

um estado w, p dever¶a ser verdadeiro em w.

Prova:

Suponha que S;w j= t ¾ pl±
uq em um estado w de um sistema de transi»c~ao

temporizado S. Ent~ao, enable(t) µ [[p]], e, para toda a»c~ao g 2 [[t]], S;w j= enabled(g)

implica S;w j= p.

2

(Pos) (t ¾ pl±
uq)! ([t]q)

Coment¶ario:

Este axioma simplesmente a¯rma que qualquer a»c~ao que tenha q como p¶os-condi»c~ao

de fato torna q verdadeiro ao ser executada.

Prova:

Suponha que S;w j= t ¾ pl±
uq em um estado w de um sistema de transi»c~ao

temporizado S. No caso de nenhuma a»c~ao g 2 [[t]] estar habilitada em w, S;w j= [t]q

vacuamente. Se h¶a uma a»c~ao g 2 [[t]] habilitada em w, pela de¯ni»c~ao do operador ±,

g sempre conduz a estados onde q vale.
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2

(Lim) (t ¾ pl±
uq)! (enabled(t)! l · l(t) · u(t) · u)

Coment¶ario:

Este axioma simplesmente a¯rma que todas as a»c~oes subsumidas por pl±
uq re-

speitam os limites de tempo l e u.

Prova:

Suponha que S;w j= t ¾ pl±
uq em um estado w de um sistema de transi»c~ao

temporizado S. Se h¶a uma a»c~ao g 2 [[t]] habilitada em w, pela de¯ni»c~ao do operador

±, l · l(g) · u(g) · u.

2

(Global-¾) (t1 ¾ t2)$ [t](t1 ¾ t2)

Coment¶ario:

Este axioma diz respeito ao car¶ater global do operador de subsun»c~ao: se uma

subsun»c~ao ¶e verdadeira em um estado de um sistema de transi»c~ao temporizado, ela ¶e

verdadeira em todos os estados do sistema.

Prova:

Pela pr¶opria de¯ni»c~ao da rela»c~ao de satisfa»c~ao de f¶ormulas RETOOL (ver 4.3.3).

2
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(Lim-±) l(pl±
uq) = l u(pl±

uq) = u

Coment¶ario:

Estes axiomas de¯nem os limites de tempo de um termo de a»c~ao constru¶³do com

o operador ±.

Prova:

Pela pr¶opria de¯ni»c~ao do operador ±.

2

(N) ¤`Á
¤`[t]Á

¤`p
¤`[ ]p

Prova:

Suponha que p vale em todos os estados de um sistema de transi»c~ao temporizado

no qual ¤ ¶e verdadeiro. Em especial, p vale em w0; portanto, S;w j= [ ]p para todo

estado w de S. De forma an¶aloga, para todo w, Á vale em todos os estados w0 tais

que w
g
! w0 para algum g 2 [[t]]; assim, S;w j= [t]Á.

2

(±) ¤`enabled(t)!p ¤`[t]q ¤`l·l(t)·u(t)·u
¤`t¾pl±uq

Coment¶ario:

Esta regra captura uma condi»c~ao su¯ciente para que um termo de a»c~ao t seja
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subsumido por um termo de a»c~ao da forma pl±
uq. A regra permite que o operador ±

seja introduzido para construir termos de a»c~ao a partir de proposi»c~oes de estado.

Prova:

Suponha que as premissas sejam verdadeiras. Ent~ao, para toda a»c~ao g 2 [[t]],

enable(g) µ [[p]]. Al¶em disso, em todo sistema de transi»c~ao temporizado S no qual

¤ seja verdadeiro, para todo par de estados (w;w0) tal que w
g
! w0, temos que

w0 j= q. Temos tamb¶em que l · l(g) · u(g) · u. Estes três fatos implicam em que

[[t]] µ [[pl±
uq]]. Logo, t ¾ pl±

uq tamb¶em ser¶a uma f¶ormula verdadeira em S.

2

Corol¶ario 4.5.1 O Teorema da Corre»c~ao equivale ao seguinte enunciado:

Para toda f¶ormula Á,

(9S9w : S;w j= Á) ) (6̀:Á)

Prova:

` Á ) j= Á ,

6j= Á ) 6̀Á ,

(9S9w : S;w j= :Á) ) 6̀Á ,

(9S9w : S;w j= Ã) ) 6̀:Ã

2

Isto signi¯ca que, se uma f¶ormula Ã ¶e satisfat¶³vel, ent~ao :Ã n~ao ¶e 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 ser~ao ¶uteis na prova de completude da pr¶oxima se»c~ao.

1. (CN-Enfraq):
¤ ` enabled(pl±

uq)! r

¤ ` pl±uq ¾ rl±uq

Uma a»c~ao com condi»c~ao necess¶aria p tamb¶em tem uma proposi»c~ao mais fraca

r como condi»c~ao necess¶aria. (Note que ` enabled(pl±
uq)! p.)

Prova:

1: ¤ ` enabled(pl±
uq)! r

2: ¤ ` pl±
uq ¾ pl±

uq (S1)

3: ¤ ` (pl±
uq ¾ pl±

uq)! [pl±
uq]q (Pos)

4: ¤ ` [pl±
uq]q (Modus Ponens 2, 3)

5: ¤ ` l · l · u · u (TIME)

6: ¤ ` pl±
uq ¾ rl±

uq (± 1, 4, 5)

2

2. (Pos-Enfraq):
¤ ` [pl±

uq]r

¤ ` pl±uq ¾ pl±ur

Uma a»c~ao com p¶os-condi»c~ao necess¶aria q tamb¶em tem uma proposi»c~ao mais

fraca r como p¶os-condi»c~ao (bastando que q ! r valha nos estados de destino

da referida a»c~ao).

Prova:
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1: ¤ ` [pl±
uq]r

2: ¤ ` pl±
uq ¾ pl±

uq (S1)

3: ¤ ` (pl±
uq ¾ pl±

uq)! (enabled(pl±
uq)! p) (CN)

4: ¤ ` enabled(pl±
uq)! p (Modus Ponens 2, 3)

5: ¤ ` l · l · u · u (TIME)

6: ¤ ` pl±
uq ¾ pl±

ur (± 1, 4, 5)

2

3. (Subs-±):
¤ ` t1 ¾ pl±

uq ¤ ` t2 ¾ rm±
ns ¤ ` t1 ¾ t2

¤ ` (enabled(t1)! (p ^ r)) ^ [t1]s

Se uma a»c~ao ¶e subsumida por outra, quando a primeira est¶a habilitada, as

condi»c~oes necess¶arias e p¶os-condi»c~oes de ambas se combinam conforme estipu-

lado pela conclus~ao da regra.

Prova:

1: ¤ ` t1 ¾ pl±
uq

2: ¤ ` t2 ¾ rm±ns

3: ¤ ` t1 ¾ t2

4: ¤ ` t1 ¾ pl±
uq ! (enabled(t1)! p) (CN)

5: ¤ ` enabled(t1)! p (Modus Ponens 1, 4)

6: ¤ ` t1 ¾ t2 ! ((t2 ¾ rm±
ns)! (t1 ¾ rm±

ns)) (S2)

7: ¤ ` t1 ¾ rm±ns (2X Modus Ponens 2, 3, 6)

8: ¤ ` (t1 ¾ rm±
ns)! (enabled(t1)! r) (CN)

9: ¤ ` enabled(t1)! r (Modus Ponens 7, 8)

10: ¤ ` enabled(t1)! (p ^ r) (CP 5, 9)

11: ¤ ` (t1 ¾ rm±
ns)! [t1]s (Pos)

12: ¤ ` [t1]s (Modus Ponens 7, 11)

13: ¤ ` (enabled(t1)! (p ^ r)) ^ [t1]s (CP 10, 12)
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2

4. (Lim-Enfraq):
¤ ` (l0 · l · u · u0)

¤ ` pl±uq ¾ pl0±u
0

q

Um a»c~ao com limites de tempo l e u tamb¶em satisfaz limites de tempo mais

liberais l0 e u0.

Prova:

1: ¤ ` (l0 · l · u · u0)

2: ¤ ` l(pl±
uq) = l (Lim-±)

3: ¤ ` u(pl±
uq) = u (Lim-±)

4: ¤ ` l0 · l(pl±
uq) · u(pl±

uq) · u0 (TIME)

5: ¤ ` enabled(pl±
uq)! p (como na prova anterior)

6: ¤ ` [pl±
uq]q (como na prova anterior)

7: ¤ ` pl±
uq ¾ pl0±

u
0

q (± 4, 5, 6)

2

5. (Subs-Enabled):

` (t1 ¾ t2)! (enabled(t1)! enabled(t2))

Prova:

1: ` (t1 ¾ t2)! ([t2]? ! [t1]?) (S3)

2: ` ([t2]? ! [t1]?)$ (:[t1]? ! :[t2]?) (CP)

3: ` (t1 ¾ t2)! (:[t1]?! :[t2]?) (CP)

4: ` (t1 ¾ t2)! (enabled(t1)! enabled(t2)) (Def)

2
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6. (Pos-Falso):

` :enabled(pl±
u
?)

Prova:

1: ` pl±
u? ¾ pl±

u? (S1)

2: ` (pl±
u? ¾ pl±

u?)! [pl±
u?]? (Pos)

3: ` [pl±
u?]? (Modus Ponens 1, 2)

4: ` :enabled(pl±
u?) (Def)

2

7. (Nec-Falso):

` :enabled(?l±
uq)

Prova:

1: ` ?l±
uq ¾ ?l±

uq (S1)

2: ` (?l±
uq ¾ ?l±

uq)! (enabled(?l±
uq)! ?) (CN)

3: ` enabled(?l±
uq)! ? (Modus Ponens 1, 2)

4: ` :enabled(?l±
uq) (CP)

2

4.7 Completude Fraca

4.7.1 De¯ni»c~oes e Considera»c~oes Iniciais

Para provar a completude fraca de RETOOL, s~ao necess¶arias as seguintes de¯ni»c~oes

e resultados:
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De¯ni»c~ao 4.7.1 (Consistência) :

1. Á ¶e consistente se e somente se 6̀:Á (o que equivale a Á 6̀?).

2. Um conjunto ¯nito fÁ1; Á2; :::; Ákg ¶e consistente se e somente se a conjun»c~ao

Á1 ^ Á2 ^ ::: ^ Ák for consistente.

3. Um conjunto in¯nito © de f¶ormulas ¶e consistente se e somente se todo subcon-

junto ¯nito de © for consistente.

4. Uma f¶ormula ou conjunto que n~ao seja consistente ¶e chamado de inconsistente.

De¯ni»c~ao 4.7.2 (Conjuntos maximais consistentes) Um conjunto © de f¶ormu-

las ¶e dito maximal consistente se e somente se:

1. © for consistente, e

2. Para toda f¶ormula Á de RETOOL, ou Á 2 ©, ou :Á 2 ©.

4.7.1.1 Propriedades Envolvendo Conjuntos Maximais Consistentes

Lema 4.7.1 Todo conjunto consistente © de f¶ormulas pode ser estendido para um

conjunto maximal consistente.

Prova:

Seja © um conjunto consistente. Seja a seguinte enumera»c~ao de todas as f¶ormulas

RETOOL:

Á0; Á1; Á2; :::; Án; :::
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De¯nimos a seguinte sequência de conjuntos

©0 µ ©1 µ ©2 µ ::: µ ©n µ :::

com ©0 = © e os demais conjuntos de¯nidos como

©n+1 =

8><
>:

©n se ©n [ fÁng ¶e inconsistente;

©
n
[ fÁ

n
g caso contr¶ario

De¯nimos, ent~ao,

©
!
=
[
n¸0

©
n

©
!
¶e consistente, pois, se n~ao fosse, haveria um subconjunto ¯nito inconsistente

ª µ ©
!
. Mas, neste caso, ª deveria estar contido em ©

n
para algum valor de n. No

entanto, para todo n, ©n ¶e consistente, por constru»c~ao. Logo, chegar¶³amos a uma

contradi»c~ao.

©
!
¶e maximal consistente, pois, se n~ao fosse, haveria uma f¶ormula Á tal que

Á62 ©! e ©! [ fÁg ¶e consistente. No entanto, esta f¶ormula Á pertence µa enumera»c~ao

de f¶ormulas constru¶³da no in¶³cio desta prova. Digamos que Á = Án na enumera»c~ao. Se

Á
n
62 ©

!
, ¶e porque Á

n
n~ao foi inclu¶³da em ©

n
, o que acarreta ©

!
[fÁ

n
g inconsistente.

Isto nos levaria a uma contradi»c~ao.

2

Lema 4.7.2 Todo conjunto maximal consistente © ¶e fechado para `; i.e., para toda

f¶ormula Á,

© ` Á) Á 2 ©

Prova:
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Suponha © ` Á. Se Á 62 ©, ent~ao :Á 2 ©, pela de¯ni»c~ao de conjunto maximal

consistente. Mas, ent~ao, pela de¯ni»c~ao de derivabilidade, © ` :Á, e da¶³ © ` ?,

contradizendo a suposi»c~ao inicial de que © ¶e consistente.

2

Corol¶ario 4.7.1 Seja © um conjunto maximal consistente. Ent~ao, para todas as

f¶ormulas Á e Ã:

1. ` Á implica Á 2 © (i.e., © cont¶em todos os axiomas e teoremas de RETOOL).

2. Á 2 © se e somente se :Á62 ©.

3. Se Á 2 © implica Ã 2 ©, ent~ao (Á! Ã) 2 ©, e vice-versa.

Lema 4.7.3 Seja ¤ um conjunto qualquer de f¶ormulas. Seja Á uma f¶ormula. Se,

para todo conjunto maximal consistente ©, ¤ µ © implica Á 2 ©, ent~ao ¤ ` Á.

Prova:

Suponha que n~ao seja o caso que ¤ ` Á. Ent~ao ¤[f:Ág ¶e consistente. Como todo

conjunto consistente pode ser estendido para um conjunto maximal consistente (lema

4.7.1), existe um conjunto maximal consistente contendo ¤ e :Á, o que contradiz a

suposi»c~ao inicial.

2
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4.7.2 Vis~ao Geral

O resultado discutido nesta se»c~ao ¶e a rec¶³proca do Teorema 4.5.1 (Corre»c~ao). De-

sejamos provar que, para toda f¶ormula RETOOL Á, se Á ¶e v¶alida, ent~ao Á ¶e um

teorema:

Teorema 4.7.1 (Completude Fraca) 2

j= Á ) ` Á

O enunciado deste Teorema ¶e equivalente a

6̀Á ) 6j= Á

i.e., para algum estado w de algum sistema de transi»c~ao temporizado S,

6̀Á ) S;w j= :Á

substituindo Á por :Ã, isto equivale a

6̀:Ã ) S;w j= Ã

para algum estado w de algum sistema de transi»c~ao temporizado S.

Assim, provar a completude fraca de RETOOL equivale a provar que toda f¶ormula

consistente ¶e satisfat¶³vel. Como toda f¶ormula consistente est¶a contida em um con-

junto consistente e todo conjunto consistente est¶a contido em um conjunto maximal

consistente (lema 4.7.1), basta provar que todo conjunto maximal consistente ¶e sat-

isfat¶³vel. Isto ser¶a feito atrav¶es da constru»c~ao de um modelo RETOOL Sc contendo,

para cada conjunto maximal consistente ©, um estado w© tal que S
c; w© j= ©. Este

modelo, chamado modelo canônico, ¶e de¯nido na pr¶oxima subse»c~ao.

2O termo \fraca" diferencia este tipo de completude da no»c~ao de \completude forte", que signi¯ca

que, para todo conjunto £ e toda f¶ormula Á, ¶e o caso que £ j= Á) £ ` Á. A completude forte de

RETOOL n~ao ¶e examinada nesta disserta»c~ao.
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4.7.3 O Modelo Canônico

4.7.3.1 De¯ni»c~ao

O modelo canônico, como qualquer modelo RETOOL, deve ser de¯nido com base

em um conjunto de atributos Ac e um conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡c. Embora

possamos de¯nir Ac como contendo atributos arbitr¶arios a1; a2; :::, n~ao podemos fazer

o mesmo com ¡c, pois RETOOL ¶e uma l¶ogica para raciocinar, em ¶ultima an¶alise, sobre

a funcionalidade de a»c~oes (i.e., suas condi»c~oes necess¶arias, p¶os-condi»c~oes e limites de

tempo). S¶³mbolos de a»c~ao arbitr¶arios g1; g2; ::: simplesmente n~ao carregam este tipo

de informa»c~ao funcional.

Para resolver este impasse, constru¶³mos um conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡c e, ao

mesmo tempo, de¯nimos a funcionalidade de todos os s¶³mbolos g 2 ¡c atrav¶es de um

conjunto § de f¶ormulas RETOOL.

Sendo A um conjunto de s¶³mbolos de atributos arbitr¶arios, de¯nimos as seguintes

classes de equivalência a partir do conjunto de proposi»c~oes de estados (ver de¯ni»c~ao

4.2.1) PE = fp; q; :::g:

De¯ni»c~ao 4.7.3 Para cada p 2 PE; ~p = fr j ` p$ rg

Feito isto, de¯nimos o conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡c da seguinte forma:

De¯ni»c~ao 4.7.4 ¡c = f\~pl±
u~q" j p; q 2 PE n ~?; l 2 TIME ; u 2 TIME [ f1gg

A inten»c~ao ¶e criar um s¶³mbolo de a»c~ao para cada qu¶adrupla (p; q; l; u) composta

pelas proposi»c~oes de estados satisfat¶³veis p e q (a menos de equivalência tautol¶ogica)

e pelos limites de tempo l e u. Isto ¶e, desejamos que haja um s¶³mbolo de a»c~ao

para cada combina»c~ao poss¶³vel (e satisfat¶³vel) de condi»c~ao necess¶aria, p¶os-condi»c~ao
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e limites de tempo. Para que os s¶³mbolos tenham o signi¯cado desejado, de¯nimos

a funcionalidade de cada \~pl±
u~q" 2 ¡c atrav¶es do seguinte conjunto § de f¶ormulas

RETOOL:

§ =

f(\~pl±
u~q" ¾ pl±

uq) j p; q 2 PE n ~?; l 2 TIME ; u 2 TIME [ f1gg

[

f(pl±
uq ¾ \~pl±

u~q") j p; q 2 PE n ~?; l 2 TIME ; u 2 TIME [ f1gg

Assim, em todo modelo S que satisfa»ca §, cada s¶³mbolo de a»c~ao \~pl±
u~q" servir¶a

como \testemunha" do termo de a»c~ao pl±
uq, com a denota»c~ao do s¶³mbolo correspon-

dendo exatamente µa denota»c~ao do termo (o que ser¶a provado mais adiante).

Al¶em da funcionalidade dos s¶³mbolos de a»c~ao, precisamos fornecer outro tipo de

informa»c~ao extra-l¶ogica para a constru»c~ao correta do modelo canônico: a especi¯ca»c~ao

do estado inicial. Para tanto, de¯nimos um conjunto consistente £ contendo todas

as proposi»c~oes de estado x1; x2; ::: que desejamos que sejam verdadeiras no estado

inicial, necessitadas com a modalidade [ ]:

£ = f[ ]x1; [ ]x2; :::g

Exigimos, ainda, que o conjunto fx j [ ]x 2 £g seja consistente.

Uma consequência da escolha de ¡c e dos conjuntos § e £ ¶e que n~ao estaremos mais

provando o teorema da completude para todas as f¶ormulas RETOOL, mas apenas

para as f¶ormulas que s~ao v¶alidas na classe de modelos RETOOL restrita µaqueles que

satisfazem § [ £.

Al¶em disso, a possibilidade da existência de conjuntos £ diferentes que satisfa»cam

nossas exigências nos leva a uma classe de modelos canônicos. Nesta classe, o conjunto
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de estados ¶e igual em todos os modelos, mas o estado inicial ¶e diferente para cada

modelo, dependendo da escolha de £.

O teorema da completude fraca a ser provado, ent~ao, se torna:

Teorema 4.7.2 (Completude Fraca com ¡c)

§ [£ j= Á ) § [£ ` Á

Isto equivale a mostrar que

§ [£ 6̀:Á ) S;w j= Á

para algum estado w de algum sistema de transi»c~ao temporizado S no qual § [ £

seja verdadeiro.

Segue-se a de¯ni»c~ao completa do modelo canônico Sc:

De¯ni»c~ao 4.7.5 (Modelo Canônico) Para um conjunto de s¶³mbolos de atributo

Ac = fa1; a2; :::g, o conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡c e os conjuntos § e £ de¯nidos

acima, o modelo canônico de RETOOL ¶e de¯nido como Sc = (W c;!c; lc; uc; Ic; wc

0
),

onde

² Conjunto de estados:

W c = fw j w maximal consistente e (§ [£) µ wg

² Transi»c~oes: para todo par de estados w e w0

w
\~pl±

u
~q"

¡! w0 , w n [\~pl±
u~q"] µ w0

onde w n [\~pl±
u~q"] = fÁ j [\~pl±

u~q"]Á 2 wg
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² Fun»c~oes de limites de tempo:

lc(\~pl±
u~q") = l

uc(\~pl±
u~q") = u

² Fun»c~ao de interpreta»c~ao:

Ic(a) = fw 2 W c j Sc; a 2 wg

² Estado inicial:

wc
0
¶e algum estado designado de W c tal que w0 j= £ n [ ]

4.7.3.2 Coment¶arios

Estados do modelo canônico: Um estado do modelo canônico ¶e de¯nido como

sendo o pr¶oprio conjunto maximal consistente que ele satisfaz. Por economia

de s¶³mbolos, usamos, ent~ao, w em vez de © ou w©.

Transi»c~oes: As transi»c~oes s~ao de¯nidas sintaticamente no modelo canônico de acordo

com o que esperamos da modalidade [g]; g 2 ¡c: se w ` [g]Á, ent~ao w0 ` Á para

todo w0 tal que w
g
! w0.

Derivabilidade nos estados do modelo canônico: Em algumas ocasi~oes, no res-

tante desta prova de completude, diremos que uma dada f¶ormula Á pertence a

um dado estado w do modelo canônico \por um dado axioma" ou \por uma

dada regra de inferência", referindo-nos ao fato de que um conjunto maximal

consistente w ¶e fechado para a rela»c~ao de derivabilidade (lema 4.7.2 e corol¶ario

4.7.1); i.e., Á ¶e uma instância de um esquema de axioma ou da conclus~ao de

uma regra cujas premissas tamb¶em pertencem a w.
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4.7.3.3 Propriedades do Modelo Canônico

Para provar que o modelo canônico satisfaz, de fato, todas as extens~oes maximais

consistentes de § [£, precisamos mostrar que, em Sc, a rela»c~ao de derivabilidade `

coincide com a rela»c~ao de satisfa»c~ao j=.3 Antes disso, por¶em, resultados mais b¶asicos

precisam ser provados:

Lema 4.7.4 O conjunto de f¶ormulas §[£ ¶e consistente; i.e., o conjunto de estados

do modelo canônico ¶e n~ao-vazio.

Prova:

Segundo a de¯ni»c~ao de consistência (def. 4.7.1), um conjunto in¯nito ser¶a consis-

tente se e somente se qualquer um de seus subconjuntos ¯nitos for consistente. Para

mostrar que § [ £ ¶e consistente, mostraremos que um subconjunto ¯nito arbitr¶ario

de § [ £ ¶e consistente. Chamemos este subconjunto ¯nito de §f .

Um dos corol¶arios do Teorema 4.5.1 (Corre»c~ao) ¶e o que a¯rma que um conjunto de

f¶ormulas ¶e consistente se ele for satisfat¶³vel (corol¶ario 4.5.1). Assim, basta encontrar

um modelo RETOOL contendo um estado que satisfa»ca §f para provar que §f (e,

por consequência, §[£) ¶e consistente. Vamos construir este modelo a partir de uma

an¶alise do conte¶udo de §f :

3Na de¯ni»c~ao do modelo canônico, isto foi garantido apenas no que diz respeito aos s¶³mbolos de

atributo e, por extens~ao, µas proposi»c~oes de estado (ver a de¯ni»c~ao 4.3.3 { rela»c~ao de satisfa»c~ao { e

o item relativo µa fun»c~ao de interpreta»c~ao I
c na de¯ni»c~ao 4.7.5).
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§f ¶e um conjunto ¯nito de f¶ormulas da forma

f g1 ¾ p1 l1
±u1q1;

g2 ¾ p2 l2
±u2q2;

...

gk ¾ pk lk
±ukqk;

r1m1
±v1s1 ¾ h1;

r2m2
±v2s2 ¾ h2;

...

rn mn
±vnsn ¾ hn

[ ]x1; [ ]x2; :::[ ]xt g

As seguintes restri»c~oes valem para as f¶ormulas de §f :

² Todos os s¶³mbolos de a»c~ao g1; g2; :::; gk s~ao diferentes entre si.

² Todos os s¶³mbolos de a»c~ao h1; h2; :::; hn s~ao diferentes entre si.

² Se existem i e j tal que gi = hj, ent~ao pi = rj, qi = sj, li = mj e ui = vj .

² Todas as proposi»c~oes de estado p1; p2; :::; pk s~ao diferentes entre si.

² Todas as proposi»c~oes de estado q1; q2; :::; qk s~ao diferentes entre si.

² Todas as proposi»c~oes de estado r1; r2; :::; rn s~ao diferentes entre si.

² Todas as proposi»c~oes de estado s1; s2; :::; sn s~ao diferentes entre si.

Constru¶³mos o seguinte modelo para §f , baseado no conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao

fg1; g2; :::gk; h1; h2; :::; hng:
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² O conjunto de estados consiste em todas as valora»c~oes poss¶³veis do conjunto de

proposi»c~oes de estado envolvidas:4

fp1; p2; :::; pk; q1; q2; :::; qk; r1; r2; :::; rn; s1; s2; :::; sn; x1; x2; :::; xtg

² Para cada f¶ormula de §f da forma

gi ¾ pi li ±
uiqi

criamos transi»c~oes de cada estado que satisfaz pi com todos os estados que

satisfazem qi.

² Para cada f¶ormula de §f da forma

rj mj
±vjsj ¾ hj

criamos transi»c~oes de cada estado que satisfaz rj com todos os estados que satis-

fazem sj . N~ao h¶a con°ito com as transi»c~oes criadas no item anterior, justamente

porque se gi = hj, ent~ao pi = rj, qi = sj , li = mj e ui = vj; i.e., as mesmas

transi»c~oes s~ao criadas nos dois itens.

² De¯nimos as fun»c~oes de limites de tempo l e u de modo que

l(gi) = li u(gi) = ui 1 · i · k

l(hj) = lj u(hj) = uj 1 · j · n

² A fun»c~ao de valora»c~ao I leva cada atributo a ao conjunto de estados nos quais

a ¶e verdadeiro.

² O estado inicial w0 ¶e um estado designado de W tal que as f¶ormulas x1; x2; :::xt

s~ao verdadeiras em w0. Como exigimos que £n [ ] fosse consistente, seu subcon-

junto ¯nito fx1; x2; :::xtg tamb¶em o ser¶a, e existir¶a uma valora»c~ao que satisfaz

este subconjunto ¯nito.

4Se houver dependências entre as proposi»c~oes de estado envolvidas, o n¶umero de valora»c~oes

poss¶³veis ser¶a menor do que se as proposi»c~oes de estado forem independentes entre si.
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O sistema de transi»c~ao temporizado constru¶³do desta forma satisfaz todas as f¶or-

mulas de §f . Como §f ¶e um subconjunto ¯nito arbitr¶ario de § [ £, temos, ent~ao,

que § [£ ¶e satisfat¶³vel e, consequentemente, consistente.

2

De¯nimos o conjunto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡c com a inten»c~ao de que um s¶³mbolo

de a»c~ao \~pl±
u~q" tenha o mesmo signi¯cado que o termo de a»c~ao pl±

uq. Que esta

coincidência de denota»c~oes ocorre ¶e provado atrav¶es dos pr¶oximos lemas.

Lema 4.7.5 (Coincidência na rela»c~ao de deriva»c~ao) Para todo w 2 W c, para

todo p; q 2 PE n ~?, para todo l 2 TIME ; u 2 TIME [f1g, para todo termo de a»c~ao

t, e para toda f¶ormula Á:

w ` t ¾ pl±
uq , w ` t ¾ \~pl±

u~q"

w ` pl±
uq ¾ t , w ` \~pl±

u~q" ¾ t

w ` [pl±
uq]Á , w ` [\~pl±

u~q"]Á

Prova:

Lembramos que todas as f¶ormulas de § pertencem a todo w 2 W c. Em especial,

pl±
uq ¾ \~pl±

u~q" (4.1)

e

\~pl±
u~q" ¾ pl±

uq (4.2)

pertencem a w.

Para a primeira equivalência:

w ` t ¾ pl±
uq , (por (4.1) e pelo axioma (S2))

w ` t ¾ \~pl±
u~q"
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Para a segunda equivalência:

w ` t ¾ \~pl±
u~q" , (por (4.2) e pelo axioma (S2))

w ` t ¾ pl±
uq

Para a terceira equivalência:

Suponha w ` [pl±
uq]Á. Por (4.1) e pelos axiomas (S2) e (S3),

w ` [pl±
uq]Á! [\~pl±

u~q"]Á

Suponha w ` [\~pl±
u~q"]Á. Por (4.2) e pelos axiomas (S2) e (S3),

w ` [\~pl±
u~q"]Á! [pl±

uq]Á

2

Lema 4.7.6 (Coincidência para a f¶ormula enabled()) Para todo w 2 W c, para

todo p; q 2 PE n ~?, para todo l 2 TIME ; u 2 TIME [ f1g:

w 2 enable(pl±
uq) , w ` enabled(pl±

uq)

Pelo lema anterior, a equival̂encia vale tamb¶em para a f¶ormula enabled (\~pl±
u~q").

Prova:

()) :

Suponha que w 2 enable(pl±
uq). Ent~ao existe w0 tal que w n [pl±

uq] µ w0.

Se w 6̀enabled(pl±
uq), ent~ao, como w ¶e maximal consistente, seria o caso que

w ` :enabled(pl±
uq). Mas :enabled(pl±

uq) ¶e uma abreviatura para [pl±
uq]?, o que

signi¯caria que ? 2 w0. Logo, w ` enabled(pl±
uq).

98



(() :

Suponha que w ` enabled(pl±
uq); i.e., enabled(pl±

uq) 2 w, o que ¶e uma abre-

viatura para :[pl±
uq]? 2 w. Devemos mostrar que existe w0 tal que w n [pl±

uq] µ w0.

Isto equivale a mostrar que w n [pl±
uq] ¶e consistente, o que ¶e feito provando-se a

seguinte a¯rma»c~ao:

A¯rma»c~ao: Se w ¶e maximal consistente e w n [pl±
uq] ¶e inconsistente, ent~ao

w ` [pl±
uq]?.

Prova da a¯rma»c~ao:

Seja w um conjunto para o qual valham as premissas. Ent~ao, algum subconjunto

¯nito de wn [pl±
uq] ¶e inconsistente. Sendo este subconjunto fÁ1; Á2; :::; Ákg, temos que

` :(Á1 ^ Á2 ^ :::^ Ák). Temos tamb¶em que ` :(Á1 ^ Á2 ^ :::^ Ák ^:Á) para qualquer

f¶ormula Á; i.e., fÁ1; Á2; :::; Ák;:Ág ¶e inconsistente para qualquer f¶ormula Á.

Pelo c¶alculo proposicional, temos que

` Á1 ! (Á2 ! (:::(Ák ! Á):::))

Pela regra (N),

` [pl±
uq](Á1 ! (Á2 ! (:::(Ák ! Á):::)))

Chamando (Á2 ! (:::(Ák ! Á):::)) de », temos

` [pl±
uq](Á1 ! »)

e, por (K)

` [pl±
uq]Á1 ! [pl±

uq]»

Mas, como Á1 2 w n [pl±
uq], temos que [pl±

uq]Á1 2 w. Logo, por modus ponens,

[pl±
uq]» 2 w. Repetindo-se este argumento k vezes, chega-se µa conclus~ao de que
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[pl±
uq]Á 2 w. Como Á era uma f¶ormula arbitr¶aria, mostramos que [pl±

uq]? 2 w,

contradizendo a suposi»c~ao inicial do lema. Logo, wn[pl±
uq] n~ao pode ser inconsistente,

e existe w0 tal que w n [pl±
uq] µ w0; portanto, w 2 enable(pl±

uq).

2

O lema a seguir fornece algumas implica»c~oes do fato de dois estados w e w0 do

modelo canônico estarem ligados por uma transi»c~ao:

Lema 4.7.7 Para todo par de estados w;w0
2 W c, se w

\~pl±
u
~q"

¡! w0, ent~ao

1. w ` enabled(pl±
uq)

2. w ` p

3. w ` [pl±
uq]q

4. w0 ` q

Prova:

Sejam w e w0 tais que w
\~pl±

u
~q"

¡! w0. Ent~ao

1. wn [\~pl±
u~q"] µ w0. Mas, pelo lema 4.7.5, isto equivale a wn [pl±

uq] µ w0. Assim,

[pl±
uq]? n~ao pertence a w, e w ` enabled(pl±

uq).

2. Pelo axioma (S1), w ` pl±
uq ¾ pl±

uq; pelo axioma (CN) e modus ponens,

w ` enabled(pl±
uq) ! p; por modus ponens de novo, usando o item anterior,

w ` p.

3. Pelo axioma (S1) e pelo axioma (Pos), w ` [pl±
uq]q.
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4. Pelo lema 4.7.5, w ` [pl±
uq]q , w ` [\~pl±

u~q"]q; logo, w0 ` q.

2

Por ¯m, o seguinte lema a¯rma que as denota»c~oes de \~pl±
u~q" e de pl±

uq coincidem

no modelo canônico.

Lema 4.7.8 No modelo canônico, [[\~pl±
u~q"]] = [[pl±

uq]].

Prova:

(µ)

Seja (w;w0) 2 [[\~pl±
u~q"]]. Pelo lema 4.7.7, temos que w ` p e w0 ` q. Como p

e q s~ao proposi»c~oes de estado, derivabilidade coincide com satisfa»c~ao; logo, w j= p e

w0 j= q. Pela de¯ni»c~ao de ¡c, temos que l · l(\~pl±
u~q") · u(\~pl±

u~q") · u.

Assim, est~ao satisfeitas as condi»c~oes para que (w;w0) 2 [[pl±
uq]].

(¶)

Seja (w;w0) 2 [[pl±
uq]]. Ent~ao existe um g 2 ¡c tal que enable(g) µ [[p]];8v; v0 :

(v
g
! v0 ) v0 j= q), e l · l(g) · u(g) · u. Chamemos este g de \~rx±

y~s".

Se ~r = ~p; ~s = ~q; x = l e y = u, a prova est¶a terminada. Suponha que n~ao.

Temos enable(\~rx±
y~s") µ [[p]] e enable(\~rx±

y~s") µ [[r]]; da¶³, enable(\~rx±
y~s") µ

[[p ^ r]].

Analogamente, quanto µas p¶os-condi»c~oes, temos que 8v; v0 : (v
\~rx±

y
~s"

! v0 ) v0 j=

q ^ s).

Quanto aos limites de tempo, temos que l · x · y · u.
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Assim, [[\~rx±
y~s"]] µ [[\ g(p ^ r)l±

u g(q ^ s)"]].

Sejam v e v0 dois estados quaisquer do modelo canônico. Ent~ao, temos

(v; v0) 2 [[\~rx±
y~s"]] ) v ` p ^ r

Pelo lema 4.7.7, isto equivale a

v ` enabled(\~rx±
y~s") ) v ` p ^ r

Como v ¶e maximal consistente,

v ` enabled(\~rx±
y~s") ! (p ^ r)

Como v ¶e qualquer conjunto maximal consistente contendo §[£, pelo lema 4.7.3,

§ [£ ` enabled(\~rx±
y~s") ! (p ^ r)

Como ` (p ^ r) ! p, temos

§ [ £ ` enabled(\~rx±
y~s") ! p (4.3)

Para as p¶os-condi»c~oes, sabemos que

(v; v0) 2 [[\~rx±
y~s"]] ) v ` [\~rx±

y~s"](q ^ s)

Mas, tamb¶em, ainda que (v; v0) 62 [[\~rx±
y~s"]], tamb¶em v ` [\~rx±

y~s"](q ^ s); da¶³,

conclui-se que

§ [£ ` [\~rx±
y~s"](q ^ s)

Como ` (q ^ s) ! q, temos

§ [£ ` [\~rx±
y~s"]q (4.4)
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Para os limites de tempo, temos

§ [£ ` l · x · y · u (4.5)

Por (4.3), (4.4), (4.5) e pela regra (±), conclu¶³mos que

§ [£ ` \~rx±
y~s" ¾ \~pl±

u~q"

Pelo axioma (S3), para qualquer f¶ormula Á,

§ [£ ` [\~pl±
u~q"]Á! [\~rx±

y~s"]Á

Assim, para w e w0 da suposi»c~ao inicial, como w n [\~rx±
y~s"] µ w0, tamb¶em w n

[\~pl±
u~q"] µ w0, e (w;w0) 2 [[\~pl±

u~q"]].

2

4.7.4 O Lema da Coincidência

Para mostrar que o modelo canônico satisfaz todos os conjuntos maximais consistentes

contendo §[£, precisamos provar a coincidência entre derivabilidade e satisfa»c~ao no

modelo. Isto ¶e feito no

Lema 4.7.9 (Coincidência) : Para todo estado w 2 W c, para toda f¶ormula Á

Á 2 w , Sc; w j= Á

Prova:

A prova ¶e feita por indu»c~ao na forma»c~ao da f¶ormula Á:
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(Caso 1) Á = p 2 PE:

Pela de¯ni»c~ao de Ic.

(Caso 2) Á = t1 ¾ t2

Como os s¶³mbolos de a»c~ao primitivos podem ser substitu¶³dos por termos de a»c~ao

constru¶³dos com ±, gerando f¶ormulas equivalentes no modelo canônico (lema 4.7.5),

e como as denota»c~oes dos s¶³mbolos de a»c~ao coincidem com as denota»c~oes dos termos

de a»c~ao (lema 4.7.8), podemos nos restringir ao caso em que

t1 = pl±
uq

t2 = rm±
ns

())

Suponha que pl±
uq ¾ rm±

ns 2 w.

Queremos mostrar que w j= pl±
uq ¾ rm±

ns, o que equivale a [[pl±
uq]] µ [[rm±

ns]].

Seja (w;w0) 2 [[pl±
uq]]. Ent~ao

pl±
uq ¾ rm±

ns 2 w ) (pelo axioma (S3))

8Á [rm±
ns]Á ! [pl±

uq]Á 2 w ) (por w ser maximal consistente)

8Á [rm±
ns]Á 2 w ) [pl±

uq]Á 2 w ) (porque w n [pl±
uq] µ w0)

w n [rm±
ns] µ w0 )

(w;w0) 2 [[rm±
ns]]

(()

Suponha que w j= pl±
uq ¾ rm±

ns. Isto signi¯ca que [[pl±
uq]] µ [[rm±

ns]]. Ent~ao,

para todo estado w do modelo canônico,
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[[pl±
uq]] µ [[rm±

ns]] )

w j= enabled(pl±
uq) ) w j= r , (pelo lema 4.7.6 e pela de¯ni»c~ao de Ic)

w ` enabled(pl±
uq) ) w ` r , (por w ser maximal consistente)

w ` enabled(pl±
uq) ! r , (w arbitr¶ario contendo § [ £)

§ [£ ` enabled(pl±
uq)! r

No que diz respeito µa p¶os-condi»c~ao, temos que, para todo estado w do modelo

canônico,

[[pl±
uq]] µ [[rm±

ns]] )

w j= [pl±
uq]s ) (pelo lema 4.7.7)

w ` [pl±
uq]s , (w arbitr¶ario contendo § [£)

§ [£ ` [pl±
uq]s

Quanto aos limites de tempo, temos que m · l · u · n.

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

Enfraq) (ver se»c~ao 4.6),

§ [£ ` pl±
uq ¾ rm±

ns

Conclu¶³mos que w ` pl±
uq ¾ rm±

ns.

(Caso 3) Á = :Ã

(Hip¶otese indutiva: Ã 2 w , Sc; w j= Ã)

:Ã 2 w , (por w ser maximal consistente)

Ã 62 w , (pela h.i.)

w 6j= Ã , (pela de¯ni»c~ao de j=)

w j= :Ã
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(Caso 4) Á = Ã1 ! Ã2

(Hip¶otese indutiva: Ãi 2 w , Sc; w j= Ãi; i 2 f1; 2g)

Ã1 ! Ã2 2 w , (por w ser maximal consistente)

Ã1 2 w ) Ã2 2 w , (pela h.i.)

w j= Ã1 ) w j= Ã2 , (pela de¯ni»c~ao de j=)

w j= Ã1 ! Ã2

(Caso 5) Á = [t]Ã

(Hip¶otese indutiva: Ã 2 w , Sc; w j= Ã)

())

Suponha que [t]Ã 2 w. Ent~ao, Ã 2 w n [t].

Para todo estado w0, (w;w0) 2 [[t]] ) w n [t] µ w0.

I.e., para todo estado w0, (w;w0) 2 [[t]] ) Ã 2 w0.

Pela hip¶otese indutiva, w0 j= Ã.

Como para todo estado w0, (w;w0) 2 [[t]] ) w0 j= Ã, temos que w j= [t]Ã.

(()

Suponha que w j= [t]Ã.

A¯rma»c~ao w n [t] [ f:Ãg ¶e inconsistente.

Prova da a¯rma»c~ao:
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Suponha que w n [t] [ f:Ãg seja consistente. Ent~ao, pelo lema 4.7.1, existe uma

extens~ao maximal consistente w0, e como w n [t][f:Ãg µ w0, temos que (w;w0) 2 [[t]].

Al¶em disso, :Ã 2 w0, e pela hip¶otese indutiva e pelo caso (3) desta prova, w0 j= :Ã,

e, portanto,

w j= :[t]Ã, contradizendo a suposi»c~ao inicial.

Desta a¯rma»c~ao, conclu¶³mos que algum subconjunto ¯nito de wn[t][f:Ãg ¶e incon-

sistente. Seja este subconjunto fÁ1; Á2; :::; Ák;:Ãg (inclu¶³mos :Ã, pois, mesmo que

o conjunto sem :Ã j¶a seja inconsistente, certamente continuar¶a sendo inconsistente

com :Ã).

A inconsistência deste subconjunto implica que

` :(Á1 ^ Á2 ^ ::: ^ Ák ^ Ã)

Pelo c¶alculo proposicional, temos que

` Á1 ! (Á2 ! (:::(Ák ! Ã):::))

Pela regra (N),

` [t](Á1 ! (Á2 ! (:::(Ák ! Ã):::)))

Chamando (Á2 ! (:::(Ák ! Ã):::)) de », temos

` [t](Á1 ! »)

e, por (K)

` [t]Á1 ! [pl±
uq]»

Mas, como Á1 2 w n [t], temos que [t]Á1 2 w. Logo, por modus ponens, [t]» 2 w.

Repetindo-se este argumento k vezes, chega-se µa conclus~ao de que [t]Á 2 w.
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(Caso 6) Á = [ ]p

(Hip¶otese indutiva: p 2 w , Sc; w j= p)

Como todos os estados do modelo canônico contêm o conjunto £ = f[ ]x1; [ ]x2; :::g

e como o estado inicial wc

0
do modelo canônico satisfaz, por constru»c~ao, £ n [ ] =

fx1; x2; :::g, temos que, para qualquer estado w 2 W c,

[ ]x 2 w , Sc; w0 j= x , Sc; w j= [ ]x

2

4.8 Mapeamento DATs ! RETOOL

Esta se»c~ao mostra como traduzir um diagrama de a»c~ao temporizado (DATs { ver

se»c~ao 3.4) para um conjunto de f¶ormulas RETOOL que descreve o comportamento

do sistema retratado no diagrama.

Dado um diagrama de a»c~ao temporizado D, com conjunto de atributos Ad, con-

junto de s¶³mbolos de a»c~ao ¡d e condi»c~oes iniciais £, produzimos um conjunto de

f¶ormulas RETOOL baseadas nos seguintes atributos e s¶³mbolos de a»c~ao:

² A = Ad[fatL0; atL1; :::; atLn¡1g, onde Li; 0 · i < n s~ao os locais do diagrama.

Estes atributos da forma atLi s~ao interpretados como signi¯cando que o controle

da execu»c~ao se encontra no local Li (ver mapeamento DATs ! Sistemas de

Transi»c~ao Temporizados nas se»c~oes 3.4.2.1 e 3.4.2.4).

² ¡ = ¡d [ fentry; idleg. O novo s¶³mbolo de a»c~ao entry rotula a transi»c~ao de

entrada do sistema (ver se»c~ao 3.4.2.1). O s¶³mbolo de a»c~ao idle corresponde µa

a»c~ao nula.
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As f¶ormulas RETOOL geradas para o diagrama D s~ao:

Local do controle :

atLi ! (
^

i6=j

:atLj)

Em cada estado, o controle da execu»c~ao se encontra em no m¶aximo um local.

Estado inicial :

[ ]((
^

0·i<n

:atLi) ^£)

O estado inicial do sistema ¶e aquele que satisfaz as condi»c~oes iniciais £ e no

qual o controle da execu»c~ao n~ao se encontra ainda em nenhum local Li.

Transi»c~ao de entrada :

entry ¾ ((
^

0·i<n

:atLi) ^ £) 0±
1 (atL0)

A transi»c~ao de entrada tem como condi»c~oes necess¶arias as f¶ormulas que carac-

terizam o estado inicial. Al¶em disso, a transi»c~ao de entrada deve conduzir ao

local L0 em algum instante entre 0 e 1.

Transi»c~oes idle :

enabled(idle)

Á$ [idle]Á

A a»c~ao idle est¶a sempre habilitada, e preserva a verdade de todas as f¶ormulas do

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

Transi»c~oes comuns : Para cada a»c~ao g que rotula arestas do diagrama como as

mostradas na ¯gura 4.1 a seguinte subsun»c~ao ¶e gerada:

g ¾ ((atLi1 ^ c1) _ (atLi2 ^ c2) _ ::: _ (atLik ^ ck))

l±
u

(atLj1 _ atLj2 _ ::: _ atLjk)
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Li1

c1 → g

[ l , u ]

...

[ l , u ]

[ l , u ]

Lj1

Lj2

Lj k

L i2

Lik

c2 → g

ck → g

Figura 4.1: Arestas de um diagrama de a»c~ao temporizado

Al¶em disso, as seguintes f¶ormulas s~ao inclu¶³das:

atLi1 ^ c1 ! [g]atLj1

atLi2 ^ c2 ! [g]atLj2

:::

atLik ^ ck ! [g]atLjk

Funcionalidade das a»c~oes : a nota»c~ao utilizada na se»c~ao 3.4.1.4 para de¯nir a

funcionalidade de uma a»c~ao ¶e traduzida para f¶ormulas RETOOL da forma

p1 ! [g]q1

p2 ! [g]q2

:::

pn ! [g]qn

Dependências entre os atributos : por ¯m, as f¶ormulas proposicionais que des-

crevem as dependências entre os atributos s~ao inclu¶³das (ver se»c~ao 3.4.1.5).
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4.9 Sobre as Semânticas Alternativas

Como comentado no in¶³cio deste cap¶³tulo, duas outras alternativas foram de¯nidas

para a l¶ogica apresentada aqui. Cada uma delas se baseia em um signi¯cado diferente

para um termo de a»c~ao da forma pl±
uq.

4.9.1 SIM - Semântica da Implica»c~ao Material

Nesta semântica, apresentada em [7], a denota»c~ao de um termo constru¶³do com o

operador ± ¶e a seguinte:

[[pl±
uq]] = f(w;w0) j 9g 2 ¡ ( (w

g
! w0) ^

(w j= p ) w0 j= q) ^

(l · l(g) · u(g) · u)

)

g

A SIM carrega o mesmo tipo de informa»c~ao que as triplas de Hoare ([12]) da forma

fpggfqg, que signi¯cam que, se uma proposi»c~ao p ¶e satisfeita no estado de origem

de um programa g e a execu»c~ao do programa g terminar, ent~ao a proposi»c~ao q ser¶a

satisfeita no estado destino.

Como nas triplas de Hoare, n~ao h¶a qualquer garantia sobre execu»c~oes de g que se

iniciem em estados nos quais p n~ao vale. Isto permite a inclus~ao, em [[pl±
uq]], de pares

de estados (w;w0) onde p n~ao vale em w nem q vale em w0.

Para a SIM, p ¶e considerada uma pr¶e-condi»c~ao relativa das a»c~oes contidas em

[[pl±
uq]].

Al¶em disso, [[pl±
uq]] pode incluir um subconjunto pr¶oprio das transi»c~oes rotuladas

por um certo s¶³mbolo de a»c~ao g (apenas aquelas onde w e w0 satisfazem a implica»c~ao
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da de¯ni»c~ao de ±). Isto signi¯ca que [[pl±
uq]] representa um conjunto de execu»c~oes de

certas a»c~oes, em vez de todas as execu»c~oes de certas a»c~oes, como no caso da nossa

semântica.

4.9.2 SCH - Semântica da Condi»c~ao de Habilita»c~ao

A SCH, apresentada em [4], difere da nossa semântica apenas no signi¯cado da

proposi»c~ao p. Na SCH, a denota»c~ao de um termo constru¶³do com o operador ± ¶e

[[pl±
uq]] = f(w;w0) j 9g 2 ¡ [

(w
g
! w0) ^

enable(g) = [[p]] ^

8v; v0((v
g
! v0)) (v0 2 [[q]])) ^

(l · l(g) · u(g) · u)

]

g

Para a SCH, p ¶e considerada a condi»c~ao de habilita»c~ao das a»c~oes contidas em

[[pl±
uq]]: estas a»c~oes est~ao habilitadas em um estado w se e somente se p for satisfeita

em w. ¶E uma de¯ni»c~ao mais forte, para a qual, no entanto, ainda n~ao foi encontrada

uma axiomatiza»c~ao adequada.
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Cap¶³tulo 5

Conclus~oes

5.1 Sum¶ario

Nesta disserta»c~ao, apresentamos uma breve discuss~ao sobre sistemas computacionais

e os modelos formais usados para representar o comportamento destes sistemas. A

l¶ogica de a»c~oes RETOOL foi de¯nida para raciocinar sobre o modelo formal de sis-

temas de transi»c~ao temporizados, com ênfase nas condi»c~oes necess¶arias, p¶os-condi»c~oes

e limites de tempo das a»c~oes envolvidas. A corre»c~ao e a completude fraca de uma

axiomatiza»c~ao recursiva de RETOOL foram provadas.

5.2 RETOOL e MTL

Como a semântica do operador ± se baseia em parte na no»c~ao de computa»c~ao (no que

diz respeito aos limites de tempo), ¶e natural examinar uma combina»c~ao de RETOOL

com uma l¶ogica temporal de tempo linear, cujos modelos s~ao justamente computa»c~oes.

Nesta conclus~ao, descrevemos brevemente a natureza desta combina»c~ao, que j¶a foi
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estudada para a Semântica da Implica»c~ao Material (SIM) de RETOOL em [7] e

que pode ser facilmente adaptada para a Semântica da Condi»c~ao Necess¶aria (SCN)

apresentada nesta disserta»c~ao.

A l¶ogica temporal escolhida foi MTL (ver [5]), que ¶e dotada de operadores tempo-

rais com limites de tempo XRc (pr¶oximo estado) e URc (at¶e), onde c 2 TIME [ f1g

e R ¶e uma rela»c~ao sobre TIME [ f1g. Estendemos esta linguagem, acrescentando os

termos de a»c~ao de RETOOL como proposi»c~oes primitivas; estipulamos que um termo

de a»c~ao t ¶e verdadeiro no passo i de uma computa»c~ao se e somente se a denota»c~ao de

t cont¶em a a»c~ao respons¶avel pela transi»c~ao tomada no passo i.

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

RETOOL e MTL:

enabled(t)! r t ¾ p0±
1q

t! r ^X=0q

Esta regra a¯rma que uma a»c~ao denotada por t estabelece q no pr¶oximo estado

sempre que p for verdadeiro no estado atual e que esta a»c~ao for respons¶avel pela

transi»c~ao atual. De acordo com a de¯ni»c~ao de computa»c~ao, a transi»c~ao ¶e instantânea.

p! :enabled(t) t ¾ >
x
±1>

p! G·x:t

Esta regra captura uma propriedade de safety para o limite inferior de uma a»c~ao:

se a verdade de p signi¯ca que uma a»c~ao t est¶a desabilitada, e t possui limite inferior

x, conclu¶³mos que, p valendo no estado atual, t n~ao ser¶a tomada pelo menos durante

as pr¶oximas x unidades de tempo (o operador temporal G·x signi¯ca \durante as

pr¶oximas x unidades de tempo").

Outras regras e um exemplo de descri»c~ao de um sistema computacional podem

ser encontradas em [7], para a semântica SIM. Eles podem ser facilmente adaptados

para a semântica SCN adotada nesta disserta»c~ao.
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5.3 Trabalhos Futuros

Trabalhos futuros envolvendo RETOOL e MTL incluem:

² A de¯ni»c~ao de um axiomatiza»c~ao adequada para a semântica SCH (ali¶as, a

primeira semântica proposta para RETOOL em [4]);

² Um estudo comparativo da SCN e da SCH em um contexto de especi¯ca»c~ao e

veri¯ca»c~ao de sistemas reativos e de sistemas orientados a objetos;

² Um aprofundamento do estudo da combina»c~ao de RETOOL e MTL descrita na

se»c~ao anterior.
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