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PROGRAMOWANIE PROCESÓW KOMUNIKUJĄCYCH SIĘ 
W CZASIE RZECZYWISTYM

Celem pracy jest zbudowanie, na przykładzie prostego języka progra
mowania, modelu opisu semantyki oraz systemu dowodzenia własności 
programów czasu rzeczywistego. Punktem wyjścia jest definicja języ
ka programowania sekwencyjnych procesów komunikujących się w cza
sie rzeczywistym, nazywanego RTCSP (Real Time CSP), stanowiącego 
modyfikację języka CSP (Communicating Seąuential Processes) Hoa- 
re a. Semantykę języka definiuje się wykorzystując strukturalne po
dejście operacyjne zaproponowane przez Plotkina. Dowodzenie własno
ści programów prowadzi się w oparciu o logikę Hoare a. Wprowadza 
się pojęcie schematu systemu dowodzenia programów oraz dowodzi je
go nie sprzeczności i relatywnej zupełności. Pokazuje się także spo
sób wyznaczania konkretnego systemu dowodzenia i ilustruje jego za
stosowanie na przykładowym, nietrywialnym programie. Zasadnicze wy
niki pracy sprowadzają się więc do dwóch, ściśle powiązanych ele
mentów - zbudowania modelu definiowania semantyki języka programo
wania sekwencyjnych procesów komunikujących się w środowisku czasu 
rzeczywistego oraz - ścisłego sformułowania problemu poprawności i 
systemu dowodzenia własności programów czasu rzeczywistego.

1. WSTĘP

1.1. Przedmiot pracy

Ostatnie piętnastolecie przyniosło ogromny postęp w teorii i prak
tyce programowania. Osiągnięcia technologii układów mikroprocesorowych, 
powiązanie komputerów ze środkami telekomunikacyjnymi i budowa różnych 
typów sieci komputerowych stworzyły możliwości nowych rodzajów zastoso
wań, a równocześnie stały się impulsem poszukiwania nowych koncepcji 
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przetwarzania informacji, wykraczających poza ramy nakreślone tradycyj
nym, sekwencyjnym podejściem neumanowskim. Powstało pilne zapotrzebowa
nie na dostarczenie programiście odpowiednich narzędzi programistycz
nych oraz racjonalnych metod ich użytkowania.

Obecnie rozwijane koncepcje przetwarzania informacji można podzie
lić na dwie grupy. Do pierwszej zalicza się podejście polegające na 
uogólnieniu klasycznej koncepcji von Neumana - podejścia te nazywa się 
imperatywnymi. Drugą grupę stanowią tzw. podejścia nie imperatywne. Obec
nie są tu rozwijane głównie koncepcje programowania aplikatywnego i lo
gicznego. Koncepcje te omówiono w podrozdz< 1.2. Ponieważ rozważania 
autora opierają się na podejściu pierwszym, w podrozdziale tym podano 
przegląd podstawowych koncepcji imperatywnych i tylko ogólnie omówiono 
koncepcje nieimperatywne.

Przyjęcie pewnej koncepcji przetwarzania informacji jest podstawą 
zdefiniowania języka programowania, tzn. wyboru odpowiednich mechaniz
mów i konstrukcji językowych oraz precyzyjnego określenia ich znaczenia 
- czyli semantyki języka. Istnieje bardzo bogaty dorobek w zakresie róż
nych proponowanych mechanizmów i konstrukcji językowych. Najszersze ich 
zestawienie w zakresie programowania niesekwencyjnego zawiera praca [7] , 
bogate przeglądy dają także prace [5], [108], [119].

W pracy definiuje się pewien język programowania procesów sekwen
cyjnych komunikujących się w czasie rzeczywistym. Do opisu jego semanty
ki wybrano podejście operacyjne. Krótki przegląd różnych metod opisu se
mantyki języków programowania imperatywnego przedstawiono w podrozdz. 
1.J. Rozwój prac nad metodami opisu semantyki języków niesekwencyjnych 
jest tak gwałtowny, że trudno byłoby wskazać pozycję literaturową doko
nującą aktualnego i wyczerpującego przeglądu badań w tym zakresie. Spo
śród wielu prac o charakterze częściowo przeglądowym można wymienić [9] , 
[14], [15], [29], [113], [119].

Mając narzędzie, czyli język programowania, może programista roz
wiązywać problem, czyli pisać program. Punktem wyjścia przy rozwiązywa
niu problemu jest jego specyfikacja, ostatecznym zaś rezultatem - tekst 
programu. W ustalaniu zamierzonego związku między specyfikacją a progra
mem spotyka się dwa podejścia [182] . Jedno podejście, nazywane konstruk
tywnym lub analitycznym, polega na ro.zwijaniu i uszczegółowianiu specy
fikacji początkowej, co w kolejnych krokach prowadzi do tekstu programu, 
np. [52], [57]. Drugie podejście, nazywane syntetycznym, polega na napi
saniu pewnego tekstu programu, a następnie na zbadaniu jego zgodności 
ze specyfikacją, np. [145], [156]. Istota tych podejść i zakres ich sto- 
sowalności są zasadniczym przedmiotem inżynierii oprogramowania, np. 
[78], [207], [208], natomiast ich elementem wspólnym jest pewien formal
ny system, nazywany systemem dowodzenia własności programów, który słu
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ży do sprawdzania zgodności programu ze specyfikacją, a także może być 
podstawą formułowania reguł rozwijania specyfikacji.

W pracy skupiono uwagę na zdefiniowaniu i zbadaniu własności logi
cznych systemów wnioskowania o własnościach programów pisanych w uprzed
nio wspomnianym języku programowania procesów sekwencyjnych komunikują
cych się w czasie rzeczywistym. System wnioskowania jest oparty na logi
ce Hoare^a.

Przedmiotem pracy jest zatem język programowania współbieżnego 
w czasie rzeczywistym. Badania nad językami programowania współbieżnego 
dotyczą trzech grup zagadnień:

- formalizacji semantyki języków,
- translacji i implementacji języków,
- konstrukcji i weryfikacji programów.
Rozważania w pracy dotyczą pierwszego i trzeciego z wymienionych 

zagadnień. Istotną i oryginalną cechą podjętych rozważań jest uwzględ
nienie upływu czasu wykonania programu na jego semantykę. Kolejne pod- 
rozdz. 1.2 oraz 1.3, stanowiąc przegląd koncepcji języków programowania 
oraz metod opisu semantyki, wiążą tematykę pracy z aktualnie prowadzony
mi badaniami.

1.2, Przegląd koncepcji języków programowania

Jak wspomniano, przedstawiona praca mieści się w nurcie koncepcji 
imperatywnych. Rozwój tych koncepcji polegał na przejściu od programowa
nia sekwencyjnego do niesekwencyjnego. Pojęcie programowania niesekwen- 
cyjnego wiąże się z wyobrażeniem równolegle działających procesów sek
wencyjnych, które w pewien sposób współpracując ze sobą, wykonują obli
czenia cząstkowe składające się na wspólny wynik.

Nieformalnie proces obrazuje sekwencję pewnych działań - niepo
dzielnych czynności obliczeniowych, nazywanych też akcjami. Akcje mogą 
dotyczyć tylko zmian stanu obiektów lokalnych danego procesu bądź też 
mogą wiązać się z oddziaływaniem z innymi procesami, czyli z wymianą in
formacji między procesami.

Spośród różnych klasyfikacji procesów warto zwrócić uwagę co naj
mniej na następujące dwie klasyfikacje.

Pierwsza, historycznie najstarsza i dotycząca tylko programowania 
imperatywnego, wiąże się z dwoma rodzajami środowiska, w którym działa
ją procesy. Wyróżnia się środowiska skupione i rozproszone. Środowisko 
skupione oznacza, że procesy współpracują ze sobą dzięki dostępowi do 
wspólnej pamięci. Różne mechanizmy programowe współpracy w takim środo
wisku omawiają m.in. prace [7], [106], [108], [119], przykładami zaś od
powiednich języków programowania są m.in. Concurrent Pascal [106], [108], 
Edison [34], Chill [42], Modula [214].
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W środowisku rozproszonym współpraca procesów odbywa się wyłącznie 
poprzez przesyłanie komunikatów bezpośrednio między parami komunikują
cych się procesów. Różne mechanizmy programowe współpracy w takim środo
wisku omawiają m.in [7] , 006], 008], [210], są one też dyskutowane w 
podrozdz. 2.5. Przykładami odpowiednich języków programowania są m.in. 
DP [33], Star Mod [50], Small-talk [75], CSP [96], Maxwell 002], Conic 
022], 098], Occam [203]; inne rozwiązania przedstawiają też prace 
[63], [93], 039-142], 089-193J, 096], 097J.

Rozważania przedstawione w pracy dotyczą programowania współbież
nego w środowisku rozproszonym, gdyż definiowany w pracy język programo- 
wania jest modyfikacją wymienionego wyżej języka CSP Hoare a.

Druga z klasyfikacji procesów [20] wiąże się z upływem czasu pod
czas wykonywania akcji. Dokładniej, można wyróżnić dwa kryteria odnoszą
ce się do sposobu upływu czasu podczas wykonywania akcji autonomicznych 
w danym procesie oraz podczas wykonywania akcji komunikacji procesu z 
innymi procesami. Ze względu na sposób wykonania akcji autonomicznych 
mówi się o wariantach:

- synchronicznym, gdy akcje równoległych procesów są wykonywane 
współbieżnie z tą samą szybkością,

- asynchronicznym, gdy akcje te przebiegają z własnymi, niezależny
mi szybkościami.

Podobnie, ze względu na sposób wykonywania akcji komunikacyjnych, 
można mówić o komunikacji:

- synchronicznej, gdy oba komunikujące się procesy wykonują równo
cześnie odpowiednie akcje,

- asynchronicznej, gdy wykonanie akcji komunikacji w jednym z pro
cesów nie wymaga wykonania odpowiedniej akcji w drugim z procesów.

Przedstawione kryteria wyznaczają cztery kategorie procesów. Ponie
waż klasyfikacja druga jest bardziej abstrakcyjna niż klasyfikacja pier
wsza i odnosi się nie tylko do programowania imperatywnego, w podanym 
niżej zestawieniu przykładów języków należących do poszczególnych kate
gorii są wymienione także języki nie będące językami programowania impe
ratywnego.

Do pierwszej kategorii - procesów wykonujących się i komunikują
cych się synchronicznie - można zaliczyć m.in. SCCS i ASCCS Milnera 
058], [159] oraz ASP Bergstry i Klopa 09].

Kategoria procesów wykonujących się synchronicznie, a komunikują
cych się asynchronicznie nie jest, jak dotychczas, przedmiotem zaintere
sowania i badań, dlatego nie można wskazać tu odpowiednich przykładów.

Do kolejnej kategorii procesów wykonujących się asynchronicznie i 
komunikujących się synchronicznie należą m.in.: CCS [163J, CSP [96], 
CCSP 069], 070], TCSP [168], Ada [107], sieci Petri [38], [41], [70], 
[71] oraz inne prezentowane np. w [16], 07], [37].
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Ostatnia kategoria procesów wykonywanych i komunikujących się asyn
chronicznie grupuje m.in. Chill [42], języki sterowane przepływem da
nych [1], [204], [20?], języki "aktorskie” [88], [89], [90], [91], [92], 
[95J.

Przyjmując za punkt odniesienia przedstawioną klasyfikację, tematy
ka pracy należy do trzeciej z wymienionych kategorii.

Jak wspomniano, rozwojowi nurtu imperatywnego towarzyszą poszukiwa
nia koncepcji nieimperatywnych. Ponieważ tematyka pracy nie należy do 
tej grupy koncepcji, więc ich omówienie ogranicza się tylko do wskaza
nia referencji. Można tu wyróżnić dwa kierunki prac określane jako pro
gramowanie aplikatywne oraz programowanie logiczne. Koncepcję pierwsze
go z tych kierunków omawiają m.in. [1],[204], [2051, [208]. W ramach 
drugiego kierunku dominują prace oparte na logice klasycznej [121] , 
lecz należy także podkreślić poszukiwania nowych dróg, m.in. na podsta
wie logiki konstruktywnej [48], [49], [149].

Charakterystycznym wyróżnikiem pracy jest jawne włączenie upływu 
czasu podczas prowadzonych obliczeń. Oznacza to wejście w dziedzinę pro
gramowania nazywaną programowaniem w czasie rzeczywistym. Pojęcie to 
nie zawsze jest rozumiane jednoznacznie. Według Le Lanna za systemy cza
su rzeczywistego uważa się takie systemy, które są zdolne do sterowania 
(poprzez układy wyjściowe) oraz do monitorowania (poprzez układy wej
ściowe) obiektów bądź procesów, które podlegają własnym, zadanym a prio
ri zasadom [135].

Tradycyjnie zalicza się do takiego programowania tworzenie oprogra
mowania systemów komputerowych, taki np. jak: prowadzących zbieranie da
nych radarowych, sterujących pracą silników odrzutowych, sterujących 
obiektami latającymi czy - ogólniej - systemów sterujących procesami 
technologicznymi lub produkcyjnymi. Nie uważa się na ogół za systemy 
czasu rzeczywistego klasycznych wielodostępnych systemów komputerowych 
lub sieci komputerowych, mimo występujących w nich jawnych reakcji na 
upływający czas, np. odcinki czasu przeterminowania. Systemy takie, 
choć nie są uważane za systemy czasu rzeczywistego, są jednocześnie 
obiektem pomiarów ich dynamicznych własności, co wskazuje na pewne nie
konsekwencje w traktowaniu czasu. Niekonsekwencje te są w dużej mierze 
świadome, gdyż wynikają z przeczucia znacznych trudności w wyrażaniu 
własności obliczeń z jawnym uwzględnieniem czasu [214],

Podobnie trudno jednoznacznie określić, co to jest język programowa
nia w czasie rzeczywistym [24], [61]. Analizując bogaty przegląd rozwo
ju języków czasu rzeczywistego zawarty w [74], trudno wskazać na takie 
koncepcyjne cechy, które jednoznacznie odróżniają języki czasu rzeczywi
stego od innych współbieżnych języków programowania. Różnice sprowadza
ją się do cech drugorzędnych z punktu widzenia filozofii programowania 
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współbieżnego, należą do nich przede wszystkim:
- mechanizmy reakcji na upływ czasu,
- rozbudowane mechanizmy komunikacji z obiektami sprzężonymi z kom

puterem.
Zgodnie natomiast podkreśla się potrzebę efektywnej implementacji 

języka.
Współczesne języki programowania współbieżnego, np. Ada, Chill, mo

gą równie dobrze być uważane za języki programowania ogólnego, jak 1 
programowania w czasie rzeczywistym, np. [76]. Wiele starszych języków, 
w powiązaniu z udogodnieniami systemów operacyjnych, w których są imple
mentowane (np. Pascal w systemie R-J2), także można wykorzystywać jako 
narzędzia programowania w czasie rzeczywistym.

Próbując uchwycić istotę programowania w czasie rzeczywistym, nale
ży brać pod uwagę trzy elementy:

- specyfikację problemu,
- język programowania,
- środowisko wykonawcze programów.
Problem należy uznać za problem czasu rzeczywistego wtedy, gdy w 

jego sformułowaniu jawnie występują związki pomiędzy tym, co program ob
licza a tym, w jakim czasie są te obliczenia wykonywane. Często w specy
fikacji programu, mimo że ma stanowić rozwiązanie problemu czasu rzeczy
wistego, związki te nie są uwidocznione. Wynika to na ogół z przekona
nia, czy też tylko nadziei, że program napisany w odpowiednim języku 
programowania, zgodnie z wymogami sztuki programistycznej, będzie na ty
le efektywny, iż nie naruszy nie wyrażonych jawnie ograniczeń czasowych. 
W tym przypadku niejawnie zakłada się również, że środowisko wykonawcze 
programu (implementacja języka) ma wystarczająco dobre charakterystyki 
dynamiczne.

Zatem rozstrzygając o tym, czy dany problem czasu rzeczywistego ma 
poprawne rozwiązanie w danym języku programowania, nie sposób tego uczy
nić bez poczynienia ustaleń dotyczących własności dynamicznych środowi
ska wykonawczego. W pracy podjęto próbę powiązania tych elementów w ta
ki sposób, aby możliwe było wykazanie, że dany program w danym środowi
sku spełnia zadaną specyfikację.

1.3. Przegląd koncepcji opisu semantyki

Rozwojowi koncepcji i mechanizmów programowania współbieżnego towa
rzyszą poszukiwania jednoznacznych, wygodnych sposobów wyrażania ich se
mantyki. Poszukiwania te czerpią inspiracje z dwóch źródeł: jednym są 
powstające konkretne mechanizmy programowe lub języki programowania, 
drugim - abstrakcyjne wyobrażenia procesów obliczeniowych, nie wiążące 



9

się bezpośrednio ze znanymi, powszechnie akceptowanymi konstrukcjami 
programowymi. Przykładami prac wyrastających z pierwszego źródła są [8], 
[10], [26], [35]» [65], [67], przykładami zaś prac wyrastających z dru
giego źródła są [19], [20], [22], [23], [37], [45J, [46], [114], [115], 
[120], [123], [150], [154], [151], [152], [155], [159], [160], [162], 
[170], [182], [211], [212], [213].

Charakteryzując związek pomiędzy wymienionymi dwoma grupami prac, 
można powiedzieć, że druga z nich zajmuje się tworzeniem i badaniem 
własności pewnych formalnych modeli - języków formalnych, które znajdu
ją zastosowanie w pierwszej grupie prac zajmujących się opisem semanty
ki konkretnych języków programowania. Należy podkreślić, że okres ostat
nich kilku lat cechuje wyraźny wzrost liczby publikacji z tego zakresu. 
Piątego przytaczane dalej referencje są dalekie od wyczerpującego prze
glądu.

Ograniczając się tylko do prac związanych z modelem procesów wyko
nujących się asynchronicznie i komunikujących się synchronicznie (pod- 
rozdz. 1.2), można wskazać na następujące zasadnicze modele prezentacji 
zachowań systemów współbieżnych [37]•

Systemy przejść. Model ten, wyrastający z uogólnienia automatu nie- 
deterministycznego, został zaproponowany przez Kellera [114], a następ
nie rozwinięty i zastosowany przez Plotkina i Hennessy [83], [178], 
[179] do zdefiniowania operacyjnej semantyki CSP, CCS. Model ten szero
ko wykorzystują inne prace m.in. [8], [9], [10], [11], [12], [16], [36], 
[157], [158], [1591, [168], [169], [199]. Także w niniejszej pracy adop- 
tuje się pojęcie systemu przejść do definicji operacyjnej semantyki 
wprowadzonego języka czasu rzeczywistego.

Drzewa synchronizacji. Model został wprowadzony przez Milnera 
[157] i stanowi rozwinięcie systemów przejść. Model ten omawia m.in. 
praca [212]. Również Milner rozpatrywał algebrę termów jako model dla 
CCS [157].

Obszerna grupa modeli opiera się na wykorzystaniu sieci Petri [3i 
[58], [70], [71], [184], [185] lub modeli z nimi związanych. Do grupy 
tej można zaliczyć:

- struktury zdarzeniowe Winskela [212], [213],
-teorię śladów Mazurkiewicza [151], [152], [155], [154], 

a także inne prace, np. [2], [37], [58], [41], [45J , [46], [55], [111J, 
[119], [120], [162], [163], [168], [169], [1751, [201].

Oddzielna grupa modeli opiera się na wykorzystaniu języka logiki 
do specyfikacji systemów współbieżnych [135], [180] . Wśród wielu podejść 
można wskazać m.in. na zastosowanie klasycznych logik Hoare a [9], [14] 
i różnych jej uogólnień, np. [12], [36], [109], [156], [137], [199], lo
giki dynamicznej Pratta [80], logiki algorytmicznej [18], [186], a zwła
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szcza logik modalnych. Te ostatnie, a uwłaszcza pewna ich podklasa tzw. 
logiki temporalne, są rozwijane bardzo intensywnie np. [15] ,[81], 
[126], M26], [135], [146], L147L [148], [161].

Opis semantyki konkretnych języków programowania opiera się na wy
borze podejście derstacyjnego, algebraicznigo, operacyjnego lub aksjoma- 
tycznego [56], [174]. W obrębie każdego z tych podejść istnieje duża 
różnorodność prac, cnarakteryzują<. a się wyborem i sposobem użycia róż
nych formalizmów. I tak, w obrębie podejść denotanyjnych można wyróżnić 
m.in.t

- metodę VDM [20], która - opracowana początkowo przez Bj/Srnera 
i Jonesa dla języków sekwencyjnych - znalazła później szerokie zastoso
wanie w definicji, a także w implementacji języków programowania współ
bieżnego m.in. Edison, Ada, Chill, a także współbieżnej wersji Prologu 
[26], [27J, [28], [31], [32], [65];

- metodę równań stałopunktowych, zastosowaną m.in. do opisu seman
tyki języków CSP oraz Occam [22], [35], [39], [62], [155] ;

- zastosowanie tzw. struktur metrycznych oraz dziedzin uporządkowa
nych [176], [177], metody te omawia bliżej praca przeglądowa [11].

Prdejście algebraiczne, w najczystszej postaci, polega na zdefinio
waniu algebry abstrakcyjnej definiującej dany język. Przykładem aksjoma
tyczn&j definicji takich algebr są prace [19], [20], W szerszym sensie 
do podejść algebraicznych zalicza się te, które używają języka algebry 
dc zdefiniowania semantyki. W takim sensie do tego nurtu można zaliczyć 
prace np. [21], [40], [84], [86], [157], [158], [164], [211], [212], 
[2131.

Wśród podejść operacyjnych można wyróżnić trzy kierunki:
- tradycyjny, bazujący na wykorzystaniu, opracowanej pod koniec 

lat sześćdziesiątych, metody VDL [56], [174], zastosowanej po raz pier
wszy do opisu semantyki języka PL/I, a później m. in. do opisu semanty
ki języka czasu rzeczywistego Tomal [82] ;

- nowszy, powstały na początku lat osiemdziesiątych, wywodzący się 
od zaproponowanej przez Plotkina abstrakcyjnej metody operacyjnej [83], 
[178], [179]i podejście Plotkina okazało się bardzo atrakcyjne, co zna
lazło wyraz w licznych zastosowaniach m.in. [4], [10], [12], [17], [36], 
[114], [138], [159], [160], [168], [169], [170], stając się w ten spo
sób współczesnym standardem operacyjnej semantyki;

- najmłodszym jest chyba kierunek oparty na modelu sieci Petri, 
w tym sensie, że dopiero ostatnie lata przyniosły wiele prac, w których 
proponuje się wyrażanie semantyki języków modelowych typu CCS oraz CSP, 
a także pokrewnych np. Cosy, poprzez zastosowanie wcześniej rozwinię
tych metod sieci Petri. Można w tej grupie wymienić wiele prac np. [22], 
[23], L41], [45], [46], [119], [120], [151-154], [162], [163], [168],
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[169], [170], [175], warto też zwrócić uwagę na potencjalne szerokie 
możliwości zastosowania czasowych sieci Petri [9] do opisu semantyki ję
zyków czasu rzeczywistego.

Semantyka aksjomatyczna, zainicjowana pracami Floyda [64] i Hoa- 
re*a [94] w końcu lat sześćdziesiątych, stanowi obecnie nieodłączny ela- 
ment w specyfikacji i konstrukcji oprogramowania. Podejście Hoare'a, 
oparte na logice klasycznej, stało się standardem, a prace [8], [9], 
[36], [43], [73], [125], [1271, [171] , [172], [173], [183], [199] stano
wią wycinkowy fragment publikacji dotyczących tego podejścia. Wśród in
nych podejść należy wskazać na poprzednio wymienianą logikę dynamiczną, 
logikę algorytmiczną oraz liczne odmiany logik modalnych. Należy podkre
ślić, że są prowadzone liczne poszukiwania nowych nieklasycznych logik, 
np. logiki konstruktywnej, nie tylko do specyfikacji, ale i do programo
wania, za przykład mogą służyć prace [48], [49], [149],

Spośród przedstawionych koncepcji i narzędzi opisu seirintyki, roz
ważania prezentowane w niniejszej pracy wykorzystują podejście operacyj
ne i podejście aksjomatyczne. Podejście operacyjne służy zdefiniowaniu 
pierwotnej semantyki wprowadzonego języka programowania czasu rzeczywi
stego, podejście zaś aksjomatyczne służy budowie systemu wnioskowania o 
własnościach programów w tym języku.

Narzędziem opisu semantyki operacyjnej jest zmodyfikowany system 
przejść, uogólniający podejście Plotkina. Istotna zaleta tego podejścia 
polega na tym, że wykorzystuje się, znaną wcześniej w podejściu denota- 
cyjnym, zasadę strukturalizacji semantyki (znaczenie programu wyraża 
się poprzez złożenie znaczeń składowych części programu). Podejście ope
racyjne do definiowania semantyki jest stosunkowo proste - pojęciowo 
znacznie mniej złożone niż podejście denotacyjne, oraz może w bezpośred
ni sposób wyznaczać implementację języka.

W celu zbudowania systemu wnioskowania o własnościach programów wy
korzystuje się w przedstawianej pracy również semantykę aksjomatyczną. 
Ten sposób wykorzystania semantyki aksjomatycznej jest zresztą podstawo
wym zakresem jej zastosowania. Metoda aksjomatyczna jest na ogół komple
mentarna i wtórna w stosunku do metody denotacyjnej lub operacyjnej, 
rzadko bowiem jest stosowana jako bazowa metoda definiowania semantyki 
języka programowania. Wprowadzana semantyka akcjomatyczna bazuje na lo
gice Hoare a [95], zmodyfikowanej stosownie do cech definiowanego języ
ka programowania procesów sekwencyjnych komunikujących się w czasie rze
czywistym. Przesłanki dokonanych modyfikacji były inspirowane przede 
wszystkim pracami Apta [8], [10], [12], [14] oraz Levina [136], [137], 
a częściowo pracą Soundararajana [199].

Pojęcie czasu używane w programowaniu rozproszonym lub programowa
niu w czasie rzeczywistym opiera się na modelu substancjalnym lub ewen- 
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tystycznym [1161, [124], [132], [1351- Model substancjalny traktuje 
czas jako czas globalny (absolutny), wspólny dla wszystkich procesów 
składowych programu [116]. Model ewentystyczny [124] zakłada, że każdy 
proces składowy dostrzega upływ czasu poprzez ciąg obserwowanych zda
rzeń, Przy odpowiednich założeniach, dotyczących sposobu przenoszenia 
infoimacjl pomiędzy procesami, każdy z komponentów programu obserwuje 
tak samo uporządkowane ciągi obserwowalnych przez siebie zdarzeń [132]. 
W niniejszej pracy przyjmuje się model czasu absolutnego. Zakłada się 
ponadto, że upływ czasu dokonuje się skokowo, co pewien (jednakowej dłu
gości) odcinek czasu.

1,4. Cel i wyniki pracy

Poprzednia część rozdziała stanowiła prezentację przedmiotu pracy 
na tle badań w zakresie rozwoju koncepcji programowania oraz metod opi
su semantyki. W prezentacji tej starano się uwypuklić problemy związane 
z uwzględnieniem upływu czasu rzeczywistego na wykonanie programu. Ana
liza literatury przedmiotu wskazuje na to, że języki programowania cza
su rzacsywistego nie mają jeszcze ostatecznie ustalonych i powszechnie 
akceptowanych modeli opisu semantyki. Wniosek taki wypływa na przykład 
z obszernego przeglądu Andrewsa i Schneidera [7], dotyczącego głównie 
mechanizmów języków niesekwencyjnego programowania imperatywnego i czę
ściowo metod opisu ich semantyki, bądź też ze zbioru artykułów zebra
nych przez Glassa [7^], obejmującego przegląd wszystkich zagadnień zwią
zanych z tworzeniem oprogramowania czasu rzeczywistego, czy też z auto
rytatywnego artykułu Le Lanna [133] będącego przeglądem problemów zwią
zanych ze specyfikacją i projektowaniem rozproszonych systemów czasu 
rzeczywistego. Bardziej dojrzała jest sytuacja w zakresie mechanizmów 
języków programowania w czasie rzeczywistym: istnieje wiele prac, które 
przedstawiają takie same lub podobne mechanizmy komunikacji programu z 
otoczeniem, a szczególnie mechanizmy reakcji na upływ czasu podczas 
oczekiwania na komunikację [48], [107], [122], [131], [13M, [1h4], 
[189], [193], [198], [20?].

Brak formalnych i pełnych metod opisu semantyki języków programowa
nia w czasie rzeczywistym odbija się w metodologii tworzenia oprogramo
wania czasu rzeczywistego; metody specyfikacji, konstruowania, testowa
nia i weryfikacji tego rodzaju oprogramowania są jeszcze bardzo słabo 
rozwinięte. Tymczasem, jak wspomniano w podrozdz. 1.2, oprogramowanie 
czasu rzeczywistego występuje także w systemach, które jawnie nie są za 
takie uważane, np. systemy operacyjne klasycznych systemów wielodostęp
nych czy sieci komputerowych.

Nakreślona sytuacja uzasadnia wybór tematyki, a także nasuwa cel 
pracy. Celem pracy jest zbudowanie na przykładzie prostego języka modę- 
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lu opisu semantyki języka programowania czasu rzeczywistego, umożliwia
jącego zdefiniowanie i zweryfikowanie oczekiwanych własności programów.

Zasadnicze wyniki pracy sprowadzają się do dwóch, ściśle powiąza
nych ze sobą elementów.

Pierwszym jest zbudowanie modelu do definiowania semantyki języka 
programowania sekwencyjnych procesów komunikujących się w środowisku 
czasu rzeczywistego. Model ten jest adaptacją idei abstrakcyjnej seman
tyki operacyjnej Plotkina.

Drugim jest ścisłe sformułowanie problemu poprawności programów wy
konywanych w środowisku czasu rzeczywistego oraz zbudowanie, w oparciu 
o logikę Hoare^a, systemu dowodzenia własności takich programów. Stało 
się to możliwe dzięki pierwszemu rezultatowi - pełnemu zdefiniowaniu se
mantyki użytego języka programowania.

Punktem wyjścia prowadzonych w pracy rozważań jest definicja pro
stego języka czasu rzeczywistego. Prezentację i dyskusję podstawowych 
mechanizmów tego języka, stanowiącego modyfikację języka CSP Hoare'a, 
przedstawia rozdział 2. Szczególny nacisk położono w nim na mechanizmy 
komunikacji procesów w środowisku czasu rzeczywistego.

Rozdział 3, dając formalny opis semantyki ustalonego przykładowego 
języka programowania, prezentuje tym samym nowe podejście do opisu se
mantyki dowolnego języka programowania czasu rzeczywistego, co stanowi 
pierwszy wynik pracy.

Rozdziały 4, 5, 6 przedstawiają drugi zasadniczy rezultat pracy i 
omawiają kolejno problemy dowodzenia własności programów wykonywanych 
w środowisku czasu rzeczywistego (rozdział 4) oraz badają poprawność i 
zupełność wprowadzonych schematów dowodzenia własności programów (roz
działy 5, 6).

Rozdział 7 ilustruje, na przykładzie prostego programu, problemy 
i wprowadzony sposób postępowania przy dowodzeniu programu.

Ostatni rozdział 8 jest krótkim podsumowaniem wyników pracy i oce
ną ich przydatności oraz wskazuje na kierunki dalszych prac.

* * *

Pragnę złożyć serdeczne podziękowania Panu Profesorowi Jerzemu 
Bromirskiemu i Panu Docentowi Jerzemu Battkowi - pierwszym Czytelnikom 
pracy - za stałą zachętę i wsparcie podczas jej realizacji. Dziękuję re
cenzentom Panu Profesorowi Jackowi Bańkowskiemu, Panu Profesorowi 
Juliuszowi Kulikowskiemu oraz Panu Profesorowi Antoniemu Mazurkiewiczo
wi - ich uwagi i sugestie pozwoliły na znaczne ulepszenie tekstu. Dzię
kuję również kolegom: Doktorowi Józefowi Goetzowi oraz Doktorowi Janowi 
Magottowi za udostępnienie bogatego materiału bibliograficznego z zakre
su sieci Petriego.



2. PODSTAWOWE KONCEPCJE JĘZYKA RTCSP

2.1. Wprowadzenie

Większość używanych języków programowania w czasie rzeczywistym 
(uwarunkowanego czasem rzeczywistym) ma naturę sekwencyjną. Przykłady 
takich języków jak RTL, Real Time Fortran i inne przedstawiają [24], 
[61], [74].

Spośród języków o naturze współbieżnej część z nich była specjal
nie projektowana z myślą o zastosowaniach uwarunkowanych czasem rzeczy
wistym, np. Modula [214], Tomal [82], Conic [198], Occam [203]. Inne na
tomiast, jak np. Ada [10?], projektowane z myślą o zastosowaniach uni
wersalnych, okazały się [16] również przydatne jako języki programowa
nia w czasie rzeczywistym. Pomijając przegląd najistotniejszych konstru
kcji czasu rzeczywistego, wystarczy ograniczyć się tutaj do stwierdze
nia, że wymagają one jeszcze badań [74], W dalszej części rozdziału zo
stanie dla ilustracji tego stwierdzenia przeprowadzone porównanie pomię
dzy proponowaną konstrukcją komunikacji w czasie rzeczywistym a analogi
czną konstrukcją w języku Ada.

W rozdziale przedstawia się propozycję prostego języka czasu rze
czywistego, nazywanego RTCSP (Real Time Communicating Seąuential Proces- 
ses), który jest modyfikacją języka CSP Hoare'a [96]. Uzasadnienie wybo
ru języka CSP jako bazy do tworzenia języka czasu rzeczywistego wynika 
z roli jaką język ten, a doKładniej proponowany mechanizm komunikacji 
pomiędzy równolegle wykonywanymi procesami, odgrywa we współcześnie pro
jektowanych językach programowania.

Mechanizm komunikacji z CSP znajduje odbicie w języku Ada [107], a 
także w innych, np. Star Mod [50], Maxwell [102], Occam [20?]. Język 
CSP wraz z pewnymi rozszerzeniami jest analizowany pod kątem możliwości 
różnych zastosowań np. [58], [59], [191], [192], [196], [197].

Opis języka RTCSP, przedstawiony w niniejszym rozdziale, nie jest 
kompletny, formalnie została tu podana syntaktyka i semantyka statyczna, 
natomiast formalny opis semantyki właściwej (dynamicznej) jest przenie
siony do następnego rozdziału.

2.2. Syntaktyka

Syntaktyka języka RTCSP jest parametryzowana następującymi rozłącz
nymi, przeliczalnymi zbiorami obiektów:

Procid - zbiór identyfikatorów procesów; pojedyncze procesy będą 
oznaczane symbolami P, Q, R z ewentualnymi Indeksami.
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Portid - zbiór identyfikatorów portów komunikacyjnych} pojedyncze 
porty będą oznaczane symbolem W z ewentualnymi indeksami.

Clockid - zbiór identyfikatorów zegarów procesów ,
Varid - zbiór identyfikatorów zmiennych; pojedyncze zmienne będą 

oznaczane symbolami x, y, z z ewentualnymi indeksami.
Exp - zbiór wyrażeń liczbowych, zawierający zbiór liczb całkowi

tych Int = { ... ,-1,0,1,2,... J; pojedyncze wyrażenie będzie oznaczone 
symbolem e, z ewentualnymi indeksami, liczby całkowite zaś będą ozna
czone symbolami v z ewentualnymi indeksami.

Bexp - zbiór wyrażeń logicznych, zawierający zbiór wartości logicz
nych Log = {tt, ff}; pojedyncze wyrażenie będzie oznaczone symbolem b 
z ewentualnymi indeksami, natomiast wartości logiczne będą również ozna
czane symbolem v.

Przez Val będzie się oznaczać sumę zbiorów Int U Log.
Przyjmuje się standardowe rozumienie pojęcia zmiennych wolnych i 

związanych w wyrażeniach [181]. Zakłada się, że wszystkie wyrażenia e 
oraz b mają skończone zbiory zmiennych wolnych FV(e) oraz FV(b). 
W standardowy sposób określa się również podstawienie wyrażenia e 
pod wszystkie wolne wystąpienia zmiennej x w wyrażeniu e lub b, co 
będzie zapisywane w postaci e[e7x], b[e'/x]. Podobnie określa się 
jednoczesne podstawienie wyrażeń e , e pod wszystkie wolne wystą
pienia różnych zmiennych x', x“ w wyrażeniu e, co będzie zapisywa
ne w postaci e[e7x*, e"/x"] .

Przyjmuje się również, że obliczenie wartości wyrażeń nie wywołuje 
żadnych efektów ubocznych. Sposób obliczania wartości wyrażeń może być 
określony metodą denotacyjną lub operacyjną. Ponieważ sposób obliczenia 
wartości wyrażeń, z punktu widzenia prowadzonych rozważań, nie jest 
istotny, więc ograniczamy się tutaj do przyjęcia oznaczenia [[e]), Ol 
symbolizującego wartość wyrażeń e, b. Wartość wyrażeń b, e zależy 
od wartościowania występujących w nich zmiennych wolnych oraz od przyję
tej interpretacji wyrażeń. Przyjmuje się, że wartościowanie zmiennych, 
nazywane też stanem programu, będzie opisywane funkcją częściową

s: Varid •—»-Val.

Przyjmuje się, że przez cały ciąg rozważań obowiązują ustalone, dowol
nie przyjęte interpretacje J wyrażeń. Dlatego, jeśli nie będzie to ko
nieczne, interpretacja J nie będzie w tekście wymieniana jawnie, a 
więc napisy (£elg, (Eblg będą oznaczać wartość wyrażeń e, b w inter
pretacji J przy wartościowaniu s.

Gdy dla danego wartościowania s wartość wyrażenia e jest nie
określona, będzie to zaznaczone w postaci [[e3g = error.

Syntaktyka języka RTCSP zawiera następujące kategorie obiektów. Ka
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tegorie te są przedstawiane w konwencji stanowiącej oczywiste rozszerze
nie notacji BNF.

Gem - zbiór instrukcji dozorowanych; pojedyncza instrukcja dozoro
wana, oznaczana przez GC, jest zdefiniowana następująco

GC::= □ b. —*-AC., (n > O),
i=l..n 1 1

gdzie AC^ jest dowolną instrukcją, zdefiniowaną dalej.
Ccm - zbiór instrukcji komunikacyjnych; pojedyncza instrukcja, 

oznaczona CM, jest zdefiniowana następująco

CM::= SClRC, 

gdzie SC jest instrukcją wyjścia, RC - instrukcją wejścia, i mają one 
postać

SC:s = P!W(e), 
RC::= P?W(x).

Gcc - zbiór dozorowanych instrukcji komunikacyjnych; pojedyncza in
strukcja, oznaczana CC, jest zdefiniowana przez

CCs:= n b.;CM,—>-AC,. (n>0).
i=l..n 11 x

Com - zbiór instrukcji; pojedyncza instrukcja, oznaczana AC, jest 
zdefiniowana równaniem

AC:: = skip | abort | x:=e | rcl x | AC;AC | if GC end| 

do GC end | through V wait CC later AC end .

Portd - zbiór deklaracji portów komunikacyjnych; pojedyncza dekla
racja portu komunikacyjnego, oznaczana PD, jest zdefiniowana następu
jąco

PD::= empty |WI PD, PD,

gdzie empty oznacza, że deklaracja PD może być pusta.
Proc - zbiór procesów; pojedynczy proces, oznaczany PC, jest zde

finiowany przez

PC::= P : PD; AC.

Próg - zbiór programów; pojedynczy program, oznaczany PR, ma de
finicję

PR::= II PC,, (n > O). 
i=l..n 1

Podana syntaktyka abstrahuje od szczegółów, które nie są istotne 
z punktu widzenia analizy komunikacji i współbieżności; pominięto dekla
rację zmiennych, wprowadzanie różnych typów, zrezygnowano z zagnieżdża
nia procesów. Zbiór instrukcji strukturalnych języka to zbiór instruk
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cji sekwencyjnych języka programowania Dijkstry [57] z dodaną czasowo 
uwarunkowaną dozorowaną instrukcją komunikacji (through).

W dalszych zapisach programów będą często wykorzystywane następują
ce konwencje. Zamiast

iJL?*^
i=19.n *1^ — AC,

będzie się pisać

A^D ... □bn — ACn

b^jCJŁ,—^A^ □ ... □bn;CMn—*ACn

oraz zamiast

. Jl _ Pi ! ^itACi
i=l. .n

będzie się pisać

: PD^A^ II ... ||Pn : PDn5ACn.

Również zamiast through V wait CC later AC end będzie używana 
skrócona forma th V wt CC It AC end.

2.3. Semantyka statyczna

Syntaktyka języka RTCSP przedstawiona w poprzednim punkcie jest 
bezkontekstowa. Język RTCSP, podobnie jak prawie wszystkie języki pro
gramowania, ma pewne uwarunkowania kontekstowe. Przed zdefiniowaniem se
mantyki języka konieczna jest gwarancja, że konstrukcje programowe, któ
rych definicja ta dotyczy, są prawidłowo zbudowane w sensie zachowania 
odpowiednich wymogów kontekstowych. Często wymogi takie określa się mia
nem semantyki statycznej [138]. Zależności kontekstowe w konstrukcjach 
programowych można wyrazić w różny sposób, używając w tym celu, na przy
kład, gramatyk dwupoziomowych lub atrybutowych [56], W definicji seman
tyki statycznej języka RTCSP zastosowano formalizm pochodzący od Plotki- 
na [178], [1791. Podejście to jest interesujące, ponieważ wykorzystuje 
schemat dedukcyjny oparty na indukcji strukturalnej. W przypadku języka 
RTCSP zasady tworzenia programów prawidłowo zbudowanych są bardzo pro
ste, ze względu jednak na walory elegancji i zwartości warto wyrazić je 
we wspomnianej konwencji.

Niech Synt będzie zbiorem wszystkich konstrukcji syntaktycznych, 
tzn.

Synt = Gem u Ccm U Gcc u Com u Portd u Proc u Próg.
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Jeżeli p jest prawidłowo zbudowanym elementem ze zbioru Synt, to bę
dzie to zapisywane w postaci IH p . Wprowadza się następujące zbiory 
pomocnicze:

PDE(p) - zbiór portów komunikacyjnych zadeklarowanych w p ,
FV(p) - zbiór zmiennych wolnych występujących w p,
PSC(p) - zbiór par (nazwa procesu, nazwa portu) występujących w in- 

strukcjach wyjścia zawartych w p ,
PRC(p) - zbiór par (nazwa procesu, nazwa portu) występujących w in

strukcjach wejścia zawartych w p.
Wymienione zbiory są zdefiniowane metodą indukcji strukturalnej 

przez następujące tabele:

empty W PD1 , PD2

PDE 0 {w} PDE(PDI) u PDE(PD2)

. .□ bi~~ ACi
1=1..n

P!W(e) P?W(x)

FV o (FV(b±) u FV(AC.)) 
i=lT.n 1 1

FV(e) {-}

PSC U PSC(AC.)
i=l..n 1

{(P.W)} 0

PRC U PRC(AC.)
1=11.n 1

0 {(P,W)}

. .□ n b 1=1..n
, f C AC skip, abort rcl x

FV U ui=l..n 1
FV(CMi) U FV(ACt)) 0 lx)

PSC ii (PSC(CM.)
i=l;.n 1

u PSC(ACi)) 0 0

PRC (J (PRC(DM. )
i=l;.n 1

U PRC(ACi)) 0 0

x:=e AC1j AC2 if GC end do GC end

FV {x} u FV(e) FV(AC1) u FV(AC2) FV(GC) FV(GC)

PSC 0 PSC(AC1) u PSC(AC2) PSC(GC) PSC(GC)

PRC 0 PRC(AC1) u PRC(AC2) PRC (GC) PRC (GC)
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th V wt CC It AC end P : PDjCDjAC II 
i=l.

PCi
•n

FV FV(CC) u FV(AC) FV(AC) i=l\?.n FYtPCJ

PSC PSC(CC) U PSC(AC) PSC(AC) i=l^.n PSC(PCi)

PRC PRC(CC) U PRC(AC) PRC(AC) i=lV.n PRC(PCX)

Aksjomaty i reguły tworzenia programów prawidłowo zbudowanych 
przedstawia podane niżej zestawienie. Zapis w postaci jest regułą
która oznacza, że A i B implikują C i D, natomiast Ił" AC jest
aksjomatem, który oznacza, że AC jest prawidłowo zbudowaną instrukcją 

Instrukcje dozorowane

II- A^ (i=l..n)

Ib □ — AC^
1=1..n

Instrukcje komunikacyjne

1. Ib P!W(e) 2. Ib P?W(x)

Dozorowane instrukcje komunikacyjne

Ib CMif Ib ACt (i=l..n)

Ib n b. ;CM. —— AC, 
i=l..n 11 Ł

Instrukcje

1. Ib skip 2. Ib ab ort 3 • Ib x: =e

, K !b AC1, Ib AC24. Ib rcl x ---------- *----------
-----  Ib AC1; AC2

r Ib GC „ Ib GCo • — / • “
Ib jf GC end Ib do GC end

o v >0, Ib CC, Ib ACO t 
Ib th V wt CC It AC end

Deklaracje portów komunikacyjnych

1. Ib empty 2. Ib W

5 >b PD1, Ib PD2, PDE(PDI) n PDE(PD2) = 0
Ib PD1, FD2
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Procesy

IFFD, ll-AC, (V (Q,W) e PSC(AC))(Q / P),

(V (Q.ff) e PRC(AC))(Q Q Af 6 PDE(PD)) 
IhP : PD,AC

Programy

Ib-FCjL (i=l..n),

^(PC.) n FV(PCJ = 0 dla i/j (i,j=l..n) x J

gdzie P^ jest postaci P^PD^jAC^
Spośród przedstawionych reguł komentarza może wymagać tylko reguła 

dotycząca procesów. Reguła orzeka, że proces jest zbudowany prawidłowo, 
jeżeli instrukcje komunikacji występujące w treści procesów są takie, 
że użyte w nich identyfikatory procesów są różne od identyfikatorów da
nego procesu (proces nie może komunikować się sam ze sobą), a ponadto 
w przypadku instrukcji wejścia występujące w nich identyfikatory portów 
komunikacyjnych muszą należeć do zbioru portów zadeklarowanych w tym 
proc, -ie, 

Przyjmuje się, że zbiory miennych wolnych w różnych procesach są 
rozłącznej założenie to ma ty~kv etniczny charakter. W dalszym ciągu 
zakłada się, .że mamy do czynienia tylko z prawidłowo zbudowanymi progra
mami.

2.4. Semantyka nieformalna

Program w języku RTCSP składa się z pewnej liczby równolegle pracu- 
jących procesów. Proces rozpocząwszy swe obliczenia, dokonuje etapowego 
przekształcenia wartości swych zmiennych. W trakcie obliczeń proces ma 
dostęp wyłącznie do swych zmiennych lokalnych, natomiast z innymi proce
sami może współdziałać, przesyłając lub odbierając komunikaty. Oblicze
nia wykonywane przez proces można podzielić na pewne elementarne, dalej 
już niepodzielne, kroki. Każdy z takich kroków wymaga do swej realiza
cji pewnego odcinka czasu. Czas trwania takich odcinków zależy od włas
ności środowiska wykonującego obliczenia programu. Oznacza to, że z każ
dym procesem P^ jest związany niejawnie pewien licznik (zegar), który 
progresywnie, w miarę upływu czasu, zwiększa swą zawartość. Przyjmuje 
się, że wszystkie zegary wskazują ten sam czas kalendarzowy (substan
cjalne rozumienie czasu), przy czym zmieniają dyskretnie swą zawartość 
nie w momencie upływu jednej (wspólnej dla wszystkich procesów) jednost
ki czasu, lecz w momencie rozpoczęcia (zakończenia) przez proces elemen
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tarnego kroku obliczeniowego. Procesy rozpoczynają swe obliczenia w pew
nym ustalonym momencie czasu. Stan zegarów procesów będzie opisany funk
cją

csClockid—*- Int.

Przyjęcie powyższych założeń dotyczących sposobu odmierzania czasu 
w poszczególnych procesach jest świadomym uproszczeniem ogólniejszych 
sytuacji, jakie można rozważać. Problemy synchronizacji czasu w rozpro
szonych procesach są poruszone m.in. w pracach [116], [124], 

Zasady wykonywania poszczególnych instrukcji są następujące. 
Instrukcja skip jest instrukcją pustą, nie zmieniającą wartości 

zmiennych, trwającą zerowy odcinek czasu. Instrukcja abort jest instruk
cją zrywającą obliczenia. Pozostawia ona nieokreślone wartości zmien
nych procesu i trwa nieokreślony odcinek czasu. Instrukcja podstawienia 
x:=e jest instrukcją niepodzielną trwającą skończony odcinek czasu. 
Jej efektem jest zmiana wartościowania zmiennych procesu. Niech s bę
dzie wartościowaniem zmiennych programu, tzn. s jest funkcją częścio
wą s:Varid •—»-Val, w momencie rozpoczęcia instrukcji. Nowym warto
ściowaniem zmiennych programu, po zakończeniu instrukcji podstawienia, 
jest s' = s(v/x), gdzie v jest wartością wyrażenia e przy warto
ściowaniu s, tzn. v = Łel3> natomiast s(v/x) jest funkcją częścio
wą taką, że

' s(x' ) gdy x* Z x, 
s(v/x)(x') J v gdy x. = x

Instrukcja rcl x odczytuje wartości zegara i podstawia je pod 
zmienną x, czyli stan s zostaje zmieniony na s(v/x), gdzie v 
oznacza wartość pokazywaną przez zegar procesu. Zakłada się, że instruk
cja realizuje się natychmiastowo.

Sekwencyjne założenie instrukcji AC1, AC2 jest realizowane w ta
ki sposób, że najpierw jest wykonywana instrukcja AC1, a następnie - 
- jeśli nie nastąpi zerwanie obliczeń podczas wykonywania AC1 - wykonu
je się AC2. Chwila zakończenia AC1 jest momentem rozpoczęcia AC2.

Instrukcja alternatywy if n b.—*- AC. end jest wykonywana 
~” i-d n 1 1 ~“~

i = 1..n, to następuje zerwanie obliczeń.

zgodnie ze schematem: • •
1. Oblicza się wartości wyrażeń logicznych b^, ..., bn. Oblicze

nie trwa pewien skończony odcinek czasu.
2. Jeżeli istnieją pewne wyrażenia prawdziwe, tzn. takie, że 

Eb^Jg = tt, to jedno z nich, załóżmy b^, zostaje wybrane (niedetermi- 
nistycznie) i wykonuje się instrukcję AC^.

3. Jeżeli nie istnieją wyrażenia prawdziwe, tzn. [b.])_ = ff dla1 s
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Instrukcję iteracji do □ —>- AC^ end wykonuje się zgodnie
z zasadami: i-1..n

1. Oblicza się wartości wyrażać logicznych b^ , ..., bn. Oblicze
nie to trwa skończony odcinek czasu.

2. Jeżeli istnieją pewne wyrażenia prawdziwe, to wybiera się jedno 
z nich, załóżmy b^, i wykonuje instrukcję AC^, a po jej zakończeniu 
powtarza się czynności z punktu 1.

3. Jeżeli nie ma wyrażeń prawdziwych, to następuje zakończenie ob
liczeń instrukcji.

Wykonanie czasowo uwarunkowanej dozorowanej instrukcji komunikacyj
nej th V wt n b,; CM.—*- AC. it AC end przebiega następujące;“1 SB 1, , D ■

1. Oblicza się wartości wyrażeń logicznych b^, ..., bn« Je.k po
przednio, obliczenie to trwa skończony odcinek czasu. Alternatywy, dla 
których odpowiadające im wyrażenia logiczne są prawdziwe nazywa się al
ternatywami otwartymi.

2. Jeżeli zbiór alternatyw otwartych nie jest pusty, to wyznacza 
on zbiór instrukcji komunikacji, które oczekują na wymianę informacji 
z innymi procesami. Spośród nich zostanie wybrana ta, dla której w od
cinku czasu o długości v, poczynając od chwili obliczenia zbioru al
ternatyw otwartych, zostanie spełniony warunek jej realizacji. Jeżeli 
warunek taki w tej samej chwili zostanie spełniony dla kilku instrukcji 
komunikacji, to zostaje wybrana (niedeterministycznie) jedna z nich. Po 
wybraniu instrukcji komunikacji, załóżmy CM^, oraz po jej wykonaniu 
wykonuje się AC^, co kończy wykonanie całej instrukcji.

3. Jeżeli zbiór alternatyw otwartych jest pusty, to następuje zer
wanie obliczeń.

4. Jeżeli, w przypadku niepustego zbioru alternatyw otwartych, w 
odcinku czasu przeterminowania o długości v nie nastąpi, dla żadnej 
otwartej alternatywy, rozpoczęcie realizacji instrukcji komunikacji, to 
po upływie tego odcinka czasu rozpoczyna się realizacja instrukcji AC.

Podane zasady wymagają uzupełnienia o reguły opisujące wykonanie 
instrukcji komunikacji CM^. Instrukcje komunikacji służą przekazywa
niu informacji pomiędzy parą procesów: procesem - nadawcą P, który po
sługuje się w tym celu instrukcją wyjścia postaci Q!W(e) oraz proce
sem - odbiorcą Q, który wyKorzystuje w tym celu instrukcję wejścia po
staci P?W(x).

Instrukcja wyjścia (!) wskazuje odbiorcę informacji Q, jego od
biorczy port komunikacyjny W oraz określa przesyłaną informację - 
jest nią wartość v = (LeBg, gdzie s jest wartościowaniem zmiennych w 
momencie wykonywania instrukcji.

Instrukcja wejścia (?) wskazuje nadawcę informacji P, odbiorczy 
port komunikacyjny W oraz podaje zmienną lokalną x procesu - odbior
cy Q, pod którą będzie podstawiona odbierana wartość v.
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Aby taka para syntaktycznie skojarzonych, ze sobą instrukcji wej- 
ścia/wyjścia - stanowiących elementy dwóch czasowo-uwarunkowanych in
strukcji komunikacji w dwóch różnych procesach - mogła być wykonana, mu
si nastąpić ich zsynchronizowanie (skojarzenie dynamiczne), tzn. musi 
nastąpić taka sytuacja, że w tym samym momencie czasu w obu mających 
skomunikować się ze sobą procesach sterowanie dopuści ich realizację.

W przypadku zajścia skojarzenia dynamicznego następuje równoczesna 
realizacja pary skojarzonych instrukcji wejścia; ich wykonanie jest rów
noważne instrukcji podstawienia x:=e, przy czym x jest zmienną lo
kalną procesu odbiorczego, a e wyrażeniem w procesie nadawczym. Zatem 
instrukcja uwarunkowanej czasowo komunikacji dla zbioru alternatyw 
otwartych wyznacza zbiór instrukcji komunikacji A, które przez zadany 
odcinek czasu oczekują aż inny proces również rozpocznie (lub rozpoczął 
wcześniej) wykonywanie takiej uwarunkowanej czasowo instrukcji komunika
cji, która w swoim zbiorze instrukcji komunikacji B, odpowiadających 
alternatywom otwartym, będzie zawierać pewną instrukcję syntaktycznie 
skojarzoną z jedną spośród instrukcji zbioru A. Jeżeli oczekiwanie 
przez zadany odcinek czasu nie doprowadzi do skojarzenia żadnej instruk
cji ze zbioru A z inną odpowiadającą jej instrukcją ze zbioru B, to 
pc upływie tego odcinka czasu zostanie wykonana alternatywa z instruk
cją AC.

2. ^. fiyskusja

Jak wynika z podanego opisu, język RTCSP jest językiem bardzo pro
stym. Wszystkie instrukcje strukturalne - oprócz uwarunkowanej czasowo 
instrukcji komunikacji - są instrukcjami Dijkstry [57J i stanowią już 
klasyczny element nowo proponowanych języków. Natomiast uwarunkowana 
czasowo instrukcja komunikacji jest oryginalnym elementem języka, cho
ciaż zawiera znany, wprowadzony przez Hoare*a [96], mechanizm wymiany 
informacji pomiędzy parami komunikujących się procesów. Instrukcja od
czytu zegara rcl (x) jest typową instrukcją spotykaną w większości 
języków programowania uwarunkowanego czasowo.

Języki programowania współbieżnego w środowisku rozproszonym cechu
je duża różnorodność stosowanych mechanizmów wymiany informacji pomię
dzy komunikującymi się komponentami - procesami. Spotykane mechanizmy, 
a przynajmniej większą ich część, można scharakteryzować według następu
jących kryteriów. Dla wygody opisu przyjmuje się, że procesy są połączo
ne abstrakcyjnym, niezawodnym kanałem łączności, przez który mogą prze
syłać sobie komunikaty.

K 1. Proces - nadawca może podczas wysyłania komunikatu do odbiorcy 
przyjmować następujące wzorce postępowania:



24

1. Proces kompletuje wiadomości i wysyła w odpowiedni kanał, po 
czym, nie oczekując na jakąkolwiek reakcję odbiorcy, kontynuuje swe ob
liczenia.

2. Proces po skompletowaniu wiadomości oczekuje
a) nieskończenie długo,
b) przez zadany odcinek czasu, aż do momentu, gdy proces - odbior

ca będzie w stanie przyjąć wiadomości.
3. Proces po skompletowaniu wiadomości oczekuje
a) nieskończenie długo,
b) przez zadany odcinek czasu, aż do momentu, gdy proces - odbior

ca po przyjęciu wiadomości skompletuje i prześle w odpowiedzi wiadomość 
zwrotną.

K 2. Proces - odbiorca może zachowywać się następująco:
1. Proces ma bufor wejściowy
a) nieograniczonej,
b) ograniczonej pojemności, gromadzący napływające wiadomości.
2. Proces nie mając bufora wejściowego, oczekuje
a) nieskończenie długo,
b) przez zadany odcinek czasu, na nadejście kierowanej do niego 

wiadomości, po czym kontynuuje swe obliczenia.
3. Proces nie mając bufora wejściowego, oczekuje
a) nieskończenie długo,
b) przez zadany odcinek czasu, na nadejście kierowanej do niego 

wiadomości, po czym - w przypadku odbioru - przygotowuje i wysyła wiado
mość zwrotną, a następnie kontynuuje swe obliczenia.

K 3. Kwestią związaną z komunikacją jest sposób identyfikacji pro
cesów. Proces - nadawca zawsze musi znać identyfikator procesu, do któ
rego chce wysłać wiadomości, iiatomiast proces - odbiorca może bezpośred
nio

1) nie otrzymywać,
2) otrzymywać informację o identyfikatorze procesu - nadawcy ode

branego komunikatu.
Poniżej podana tabela zestawia charakterystyki mechanizmów komuni

kacji w wybranych językach programowania współbieżnego i rozproszonego.

Język 
programowania

Kryteria Literatura
K 1 K 2 K 3

1 2 3 4 b
NP 1 la A• [112]
DP 3a 3a 1 [33J
CSP 2a 2a 2 [96]
SR 1, 3a la, 3a 1 [6]
ADA 2a, 3a 2a, 2b, 3a, 3b 1 [10?]
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1 2 3 4 5
Chill 1, 2a 1b, 2 1. 2 [42]
Argus 1, Jb Ib, Ja 2 [142]
Concurrent C 2a, 2b 2a, 2b 1, 2 [206]
Conic 1, 3b 2a, 2b, Ja, Jb 2 [198]
RTCSP 2b 2b 2

Przegląd mechanizmów komunikacji i synchronizacji przedstawiają 
m.in. prace [7], [200] oraz praca [210], która dodatkowo rozważa zagad
nienia implementacji tych mechanizmów.

Wybór mechanizmów komunikacji w języku RTCSP wymaga krótkiego uza
sadnienia. Kierowano się przyjęciem możliwie prostego i uniwersalnego 
mechanizmu. Łatwo przekonać się, że wybrane mechanizmy są istotnie uni
wersalne. Po pierwsze, należy zauważyć, że mając mechanizm K 1 - 2b, 
przez wprowadzenie wyróżnionej, nieskończonej wartości dla odcinka cza
su przeterminowania uzyskuje się mechanizm K 1 - 2a. Po drugie, bez
pośrednio widać w jaki sposób z mechanizmów K 1 - 2a, 2b uzyskać me
chanizmy K 1 - Ja, Jb. Po trzecie, zaimplementowanie mechanizmu 
K 1 - 1 jest możliwe przez wprowadzenie dodatkowego procesu symulujące
go działanie kanału łączności (bufora), przyjmującego wszystkie wiadomo
ści kierowane na jego wejście. Wszystkie wiadomości przygotowane przez 
proces - nadawcę są odbierane przez proces symulujący kanał, chociaż 
bezpośredni interfejs między tymi procesami może być jednym z poprzed
nio wymienionych mechanizmów.

Podobne rozważania mogą przekonać o tym, że mechanizm K 2 - 2b 
jest wystarczający do implementacji pozostałych mechanizmów zachowań 
procesu odbiorczego.

Wybrany mechanizm K J -2 jest, oczywiście, ogólniejszy od 
K J - 1, przy czym nie przysparza on żadnych kłopotów implementacyj
nych.

Dokonany wybór mechanizmów jest w znacznym stopniu arbitralny} moż
na by przytaczać wiele innych argumentów. Dyskusja tego zagadnienia nie 
byłaby jednak istotna z punktu widzenia całości rozważań. Warto tu jed
nak zwrócić uwagę na to, że np. twórcy języka Concurrent C [206], prze
znaczonego do implementacji oprogramowania systemowego, zdecydowali się 
na przyjęcie zbioru mechanizmów komunikacji w synchronizacji zawierają
cego mechanizmy języka RTCSP;podobnie ewoluują poglądy na dobór tych me
chanizmów prezentowane przez Liskov, kierującą realizacją projektu Ar
gus [140], [141], [142],

Warto również skomentować ogólną postać uwarunkowanej czasowo in
strukcji komunikacji na tle innej podobnej konstrukcji z języka Ada. 
Konstrukcją tą jest instrukcja selekcji o następującej, nieformalnie 
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przedstawionej, postaci:

select
when b^ => Ł, or 
wben b2 => Alu,; or

when b => AD: S„ ------ n n’ n 
else S

end select

gdzie b^, ..., bn są wyrażeniami logicznymi, AD^ , ..., ADn są in
strukcjami akceptacji lub opóźnienia, , ..., S są dowolnymi 
ciągami instrukcji. Konstrukcja else S może nie występować, jest ona 
opcją w instrukcji selekcji.

Instrukcja akceptacji jest odpowiednikiem instrukcji komunikacji? 
ogólnie ma ona postać:

accept W (x:in , y:out I2) do s end W,

gdzie W jest nazwą portu komunikacyjnego (entry) procesu (task), 
x, y są parametrami wejściowymi i wyjściowymi typów , Tg, S jest 
dowolnyjn ciągiem instrukcji. Realizacja instrukcji polega na oczekiwa
niu aż pewien proces wywoła port W z aktualnymi parametrami a, b. 
Gdy to nastąpi, wtedy pod x podstawia się wartość a, oblicza się S 
i pod b podstawia wartość y. Mamy tu więc wcześniej opisany mecha
nizm K 2 - 3a komunikacji między procesem wywołującym port (procesem 
- nadawcą) a procesem zawierającym instrukcję akceptacji (procesem - od
biorcą).

Instrukcja opóźnienia delay (v) powoduje opóźnienie wykonania pro
cesu o v jednostek czasu.

Powracając do instrukcji selekcji, jej realizację wyznaczają nastę
pujące reguły C1O7J:

1. Oblicza się wartości wyrażeń logicznych b^ , ..., bn i określa 
się zbiór alternatyw otwartych.

2. Otwarta alternatywa rozpoczynająca się instrukcją akceptacji mo
że być wykonana, jeżeli zachodzi skojarzenie z odpowiadającym jej wywo
łaniem portu w innym procesie.

3. Otwarta alternatywa rozpoczynająca się instrukcją opóźnienia mo
że być wykonana, jeżeli przed upływem odcinka czasu wskazanego przez tę 
instrukcję nie została wykonana żadna inna alternatywa.

4. Jeżeli żadna z otwartych alternatyw nie może być wykonana na
tychmiast i istnieje opcja else, to zostaje wykonany ciąg instrukcji S. 
Jeżeli opcja else nie istnieje, to oczekuje się, aż jedna z otwartych 
alternatyw będzie mogła być wykonana dzięki spełnieniu warunków opisa
nych regułą 2 lub 3«
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5. Jeżeli zbiór alternatyw otwartych jest pusty i istnieje opcja 

else, to wykonuje się ciąg instrukcji S. Jeżeli opcja else nie wystę- 
puje, to obliczenia zostają zerwane (dokładniej: sygnalizowane jest po
wstanie sytuacji wyjątkowej (exception)).

W stosunku do instrukcji selekcji można zgłosić co najmniej dwa za
strzeżenia. Po pierwsze: wprowadza ona pewien niepożądany (i prawdopo
dobnie przez twórców języka nie oczekiwany) rodzaj nledeterminizmu w sy
tuacji, gdy w zestawie instrukcji występują przynajmniej dwie instruk
cje typu delay, o różnych wartościach czasu opóźnienia. Gdy, na przy
kład, instrukcja ma postać

select when true accept W.... end W; or

when true => delay (5) J or

when true=> delay (10);

end select

możliwe są następujące - zgodnie z wcześniej podanymi regułami - warian
ty jej realizacji:

1. Wykonanie pierwszej alternatywy, gdy w odcinku czasu [O, 5], od 
momentu rozpoczęcia obliczeń instrukcji, nastąpi wywołanie portu W.

2. Wykonanie drugiej alternatywy, po upływie 5 jednostki czasu, 
gdy wcześniej nie nastąpiło wywołanie portu W.

3. Wykonanie pierwszej alternatywy, gdy w odcinku czasu [O, 10], 
od momentu rozpoczęcia obliczeń instrukcji, nastąpi wywołanie portu W.

4. Wykonanie trzeciej alternatywy, po upływie 10 jednostek czasu, 
gdy wcześniej nie nastąpiła realizacja pierwszej lub drugiej alternaty
wy. (Podobne zastrzeżenie można zgłosić pod adresem języka Conic £122], 
używającego konstrukcji analogicznej do instrukcji select.)

Drugie zastrzeżenie dotyczy przypadku, gdy jedna z alternatyw roz
poczyna się instrukcją delay i jednocześnie występuje opcja else. W tej 
sytuacji alternatywa rozpoczynająca się instrukcją delay nie będzie 
nigdy wykonywana.

Podane wady wskazują na słabość syntaktyczną konstrukcji select - 
konstrukcja stwarza niepotrzebne pułapki dla programisty. Łatwo stwier
dzić, że proponowana konstrukcja through jest wolna od tego typu niebez
pieczeństw. W obecnej postaci instrukcja uwarunkowanej czasowo komunika
cji jest pewną modyfikacją instrukcji wprowadzanej w [100], natomiast 
pierwotnym źródłem inspiracji była budowa oprogramowania komunikacyjne
go systemu minikomputerowego [68].



i. OPIS SEMANTYKI JĘZYKA RTCSP 

3»1» Wprowadzenie

Do opisu semantyki języka RTCSP wykorzystuje się podejście opera
cyjne. Alternatywnym, możliwym de rozważenia podejściem przy definicji 
języka jest tylko podejście lenotacyjne, bowiem podejście aksjomatyczne 
ma, w stosunku do podejść poprzednich, charakter uzupełniający5 roz
strzygnięcia niesprzeczności i zupełności opisu aksjomatycznego można 
dokonać tylko według innego opisu semantyki języka. Przy omawianiu języ
ka programowania współbieżnego i dodatkowo po uwzględnieniu upływu cza
su wybór podejścia operacyjnego jest nie tylko naturalny, lecz również 
znacznie prostszy - efektywniejszy w zastosowaniu. Opinia taka o omawia
nej klasie języków jest w zasadzie powszechna [72], [82], [138].

Istotą podejścia operacyjnego jest formalne przedstawienie modelu 
interpretacji dowolnego programu, tzn. ciągów akcji (elementarnych, nie
podzielnych kroków obliczeniowych) specyfikowanych przez program [56], 
[174.1. Model ten sprowadza się na ogół do zdefiniowania pewnej maszyny 
abstrakcyjnej, w której wykonanie pojedynczej akcji jest równoważne z 
wykonaniem pojedynczej instrukcji abstrakcyjnej. Wadą podejścia opera
cyjnego jest to, że wprowadzając maszynę abstrakcyjną, często wprowadza 
się jednocześnie wiele nieistotnych jej elementów. Aby uniknąć tej nie
dogodności, a przynajmniej ograniczyć do osiągalnego minimum, w pracy 
wykorzystuje się nowe podejście operacyjne - strukturalne podejście ope
racyjne - zaproponowane i rozwinięte przez Plotkina [83], [178], [179]. 
Podejście to w istotny sposób wykorzystuje tzw. schematy przejść znako
wanych (labelled transition schemata) wprowadzone przez Kellera [114]. 
Przedstawione poniżej pojęcia są modyfikacją pojęć oryginalnych, wynika
jącą z konieczności uwzględnienia czasu rzeczywistego oraz własności dy
namicznych środowiska, w którym przebiegają obliczenia.

Definicja 3.1. I^namicznym schematem przejść znakowanych, krótko - 
- schematem przejść, będzie nazywana czwórka

(E, I £, A, *■ ), 

gdzie E, Ef, są zbiorami nazywanymi odpowiednio zbiorem konfiguracji 
programu i zbiorem konfiguracji finalnych £ f ę £ j A jest zbiorem od
działywań międzyprocesorowych; symbol —► oznacza relację
—*- c£ Ef x A x E zwaną relacją zmian konfiguracji. ■

Pojęcie konfiguracji, dokładnie określone dalej, można rozumieć ja
ko zestaw istotnych informacji w programie w momencie rozpoczynania lub 
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zakończenia elementarnego, niepodzielnego kroku obliczeń programu. Wyko
nanie programu może być opisane pewnym ciągiem konfiguracji. Relacja 
zmian konfiguracji służy do wyznaczenia kolejnych konfiguracji jakie mo
że przyjąć program. Przejście programu z jednej konfiguracji do następ
nej może być uwarunkowane albo tym, co dzieje się w pojedynczym proce
sie, albo przejście du następnej konfiguracji odbywa się w wyniku inter
akcji (komunikacji) pomiędzy parą procesów. W pierwszym przypadku mówi 
się o braku oddziaływań międzyprocesowych - będzie to zaznaczane przez 
tzw. puste oddziaływanie e e A , w drugim przypadku będzie zachodzić 
pewne niepuste oddziaływanie międzyprocesowe X e A. Nieformalnie 
przez oddziaływanie X należy rozumieć zestaw tych informacji, które 
opisują komunikat i okoliczności, w których zostały one wymienione mię
dzy procesami.

Element (o1tX, Og) relacji —»-będzie zapisywany w postaci 

X 
a1 °2*

Jeżeli X1t ..., X e A , oQ, ..., on e £ i zachodzi

to będzie się zapisywać to w postaci

Niech A+ oznacza zbiór niepustych ciągów oddziaływań X e A . Je
żeli dla konfiguracji istnieje niepusty ciąg oddziaływań
X^ ... Xn e A+ taki, że

X . ... X„_ 1 n , _
°-1 ----------------♦“ + °2»

to będzie się to zapisywać w postaci

°2'

Jeżeli konfiguracje , Og są identyczne lub o^---- *-+ Og, to 
będzie się taki fakt zapisywać w postaci

o1---- *- * o2.

Bezpośrednimi następnikami konfiguracji o będzie nazywany zbiór 
konfiguracji

r , X , >
A ( a) = 1 a | a *- a , X £ A j
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Definicja 3.2, Obliczeniem w schemacie przejść (E, Ef, A, —►) roz
poczynającym się w konfiguracji aQ nabywa się ciąg nieskończony

X1----------X2 Xn X n+1 
%------- ---- -  %------ -- ...

lub taki ciąg skończony
X1--------- X2 Xn 

°o--------------------------------^°n

że A(on) = 0.
Obliczenie skończone, takie że an e E^ nazywa się obliczeniem 

właściwym. Obliczenie skończone, takie że an nazywa się oblicze
niem zablokowanym.

Jeżeli dla konfiguracji o istnieje pewne obliczenie nieskończone, 
to będzie to zapisywane w postaci

o ---- *- * infinity ,

Jeżeli zaś dla a istnieje pewne obliczenie zablokowane, to będzie to 
zapisywane w postaci

o —*deadlock .

3.2. Środowisko wykonawcze

Semantyka programów uwarunkowanych czasowo w istotny sposób zależy 
od własności dynamicznych środowiska, w którym program Jest przetwa
rzany. Obliczenie procesu Jest ciągiem wykonań elementarnych, niepo
dzielnych kroków obliczeniowych. Od własności środowiska wykonawczego 
zależy czas trwania takiego kroku, przy czym zależy on także od:

1) rodzaju danego elementarnego kroku obliczeń,
2) stanu programu w momencie rozpoczynania tego kroku.
Przyjmuje się natomiast, że nie ma zależności od wartości chwili, 

w której rozpoczyna się obliczenie danego kroku, czyli od stanu zegarów 
programu (zakłada się jednorodność czasu trwania obliczeń elementarnych 
kroków). Dalej zakłada się, że omawiana zależność ma charakter niedeter- 
ministyczny, tzn. czas trwania danego kroku obliczeniowego, dla zadane
go stanu programu, nie musi być wyznaczony jednoznacznie, lecz może mu 
odpowiadać pewien skończony zbiór czasów trwania obliczeń. Zbiór ten 
dla danego kroku obliczeniowego będzie wyznaczony przez pewien predykat, 
zapisywany w postaci D (dur), gdzie dur (od duration) oznacza zmien
ną, której wartością Jest czas trwania obliczeń tego kroku. Zmienna dur 
Jest różna od zmiennych programowych, tzn. dur Varid. Załóżmy, że 
przez D[v/dur] będziemy oznaczać podstawienie wartości v pod zmien
ną dur w predykacie D. Konwencja ta jest w zależności od kontekstu ła-



31

two odróżnialna od podobnego oznaczenia użytego na podstawienie wyraże
nia pod zmienną wolną. Predykt D jest prawdziwy dla wartości v zmien
nej dur i danego stanu s, co jest oznaczone w postaci Qp[v/dur]J = 
= tt, wtedy i tylko wtedy, gdy v >0 jest dopuszczalnym czasem reali
zacji rozważanego kroku. Zatem zbiorem dopuszczalnych czasów realizacji 
danego kroku obliczeniowego, przy ustalonym stanie początkowym s, jest 
zbiór

{v | Cv/durj]| g = tt).

Z przyjęciem klasy predykatów opisujących własności środowiska wy
konawczego wiąże się przyjęcie ich interpretacji. Tutaj zakłada się, że 
może to być dowolnie ustalona interpretacja, zgodna z interpretacją J, 
przyjętą dla zbiorów Exp i Bexp. Zatem w dalszym ciągu pojęcie inter. 
pretacji J będzie wspólnie odnoszone do wszystkich wymienionych klas 
obiektów.

Elementarne kroki w realizacji procesów oraz ich opis przedstawia
ją się następująco:

1. Wykonanie instrukcji pustej skip nie zależy od stanu początkowe
go i odbywa się natychmiastowo.

2. Dla instrukcji zerwania abort czas wykonania jest nieokreślony.
3. Wykonanie instrukcji podstawienia x:=e odbywa się w jednym, 

niepodzielnym kroku, którego czas trwania wyznacza predykat ASSe>
4. Wykonanie instrukcji alternatywy (IF) if D b. —»-AC. end 

" i= I • •& "•
rozpoczyna się obliczeniem wartości wyrażeń b^ b i wyborem 
jednej z otwartych alternatyw lub zerwaniem obliczeń. Czas trwania tego
kroku, jeśli nie nastąpi zerwanie obliczeń, wyznacza predykat TESTt1,. Ir
Następnymi krokami, jeśli nie nastąpiło zerwanie obliczeń, są kolejne 
kroki odpowiadające realizacji wybranej instrukcji AC^.

5. Wykonanie instrukcji iteracji (DO) do 0 b. —>-AC. end 
""" i=<1 • «n ———

rozpoczyna się obliczeniem wartości wyrażeń b^, ..., b i wyborem jed
nej z otwartych alternatyw lub zakończeniem instrukcji. Czas trwania te
go kroku wyznacza predykat 
na, następnymi krokami jej

TEST^. Gdy instrukcja nie zostanie zakończę, 
realizacji są kolejne kroki realizacji złoże

nia instrukcji AC.; do . 0 b.—*-AC. end,
6. Pierwszym krokiem wykonania instrukcji uwarunkowanej czasowo ko

munikacji (TH) th V wt □ b^ CMj—>-ACi It AC end jest również 
obliczenie wartości wyrażeń**^, ..., b i wyznaczenie zbioru alterna
tyw otwartych lub zerwanie obliczeń. Czas trwania tego kroku, jeżeli 
nie nastąpiło zerwanie obliczeń, wyznacza predykat TEST^. Następnym kro
kiem, jeśli nie nastąpiło zerwanie obliczeń, jest krok polegający na 
oczekiwaniu na zsynchronizowanie się z pewnym procesem przez najwyżej 
v jednostek czasu; czas jego trwania wyznacza predykat WAITy, którego 
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definicja ma oczywistą postać:

0 < dur < v .

Następnym krokiem po zsynchronizowaniu się z pewnym procesem jest 
wykonanie pary skojarzonych instrukcji wejścia/wyjścia P?W(x) 1 Q!W(e); 
przyjmuje się, że czas realizacji tego kroku wyznacza predykat SEND_.

Dalszymi krokami są w tym przypadku kolejne kroki realizacji in
strukcji AC^ odpowiadające wybranej alternatywie.

Gdy brak jest synchronizacji w odcinku czasu o długości v, w na
stępnej jednostce czasu, po upływie tego odcinka, rozpoczyna się obli
czenie pierwszego kroku instrukcji AC.

Definicja 3«3« Środowisko wykonawcze programu jest określone przez 
rodzinę predykatów ENV

E'NV = {A3Se | e e Exp) U {TESTIp | IF e Cif) u

{TEST™ i DO e Cdo) u {TEST™ I TH e Cth)u

{WAITV | v e Int) U {SENDe | e e Exp) , 

gdzie Cif, Cdo, Cth są podzbiorami Com oznaczającymi zbiory instruk
cji alternatywy, iteracji oraz czasowo uwarunkowanej komunikacji.

3.3. Konfiguracje procesów

Konfiguracjami roboczymi (niekońcowymi) programów będą trójki 
<p, s, c>, gdzie p oznacza bieżące instrukcje programu, które mają 
być wykonane, s jest stanem zmiennych programu, natomiast c jest 
stanem zegarów programu. Formalne określenie zbioru konfiguracji wymaga 
wprowadzenia pomocniczych konstrukcji syntaktycznych.

Synch - zbiór konstrukcji synchronizujących; pojedyncze konstruk
cje synchronizujące, oznaczone przez SY, są zdefiniowane następująco:

SY::=BS|AS
BS::=v wt CC It AC
AS::=CC syn P

Ecom - zbiór złożeń pomocniczych; pojedynczy element EC tego 
zbioru jest zdefiniowany następująco:

EC::=GC|SY|GC;AC|SY;AC|AC .

Eproc - zbiór procesów pomocniczych; pojedynczy proces EP jest 
zdefiniowany przez:

EP::=P:PD;EC .
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Eprog - zbiór programów pomocniczych; pojedynczy program EG jest 
zdefiniowany przez:

EG:s = II EP. .
i=l..n 1

Oczywiście zachodzą inkluzje:

Com C Ecom , 
Proc c Eproc , 
Próg c Eprog , 

a także

Gem C Ecom , 
Synch c Ecom .

Prawidłowość budowy pomocniczych konstrukcji syntaktycznych okre
ślają reguły:

v > O, Ib CC, IFAC 
II- v wt CC It AC

2 li-cc, (3 w)((p,w) e psc(cc) u rac(cc)) 
IF CC syn P

, II-GC, II" AC3 .  '-----------
lł-GC;AC

IF SY, II-AC 
IKSY; AC

5. II- PD, II- EC, ( V (Q,W) e PSC(EC))(Q/P), 

(V(Q,W) e PRC(EC))(Q^P A W € PDE(PD)) 
IF P:PD;EC

6. Ib EP^ (i=l..n),

FV(EP^) n FV(EP.) = 0 Ci^j, i,j=l..n) 

IH II EP 
- i=l..n 1

Występujące w tych regułach zbiory FV, PSC, PRC mają oczywiste 
definicje:

ywtCCltAC CCsynP GC;AC SY;AC P:PDjEC

FV FV(CC)U FV(AC) FV(CC) FV(GC)u FV(AC) FV(SY)u FV(AC) FV(EC)
PSC PSC(CC)U PSC(AC) PSC(CC) PSC(GC)u PSC(AC) PSC(SY)U PSC(AC) PSC(EC)
PRC PRC(CC)u PRC(AC) PRC(CC) PRC(GC)u PRC(AC) PRC(SY)UPRC(AC) PRC(EC)
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Niech Esynt bedzie następującym zbiorem konstrukcji syntaktycznych 

Esynt = Ccm U Gcc U Ecom U Eproc u Eprog .

Definicja 3.4. Zbiór konfiguracji programów Jest określony następu- 
Jąco:

E = { <p,s,c >1 p e Esynt, s e States, c e Clocks } U 
{<s,c >1 8 e States, C e Clocks } U abortion}, 

gdzie States Jest zbiorem funkcji częściowych - stanów zmiennych progra
mu - postaci s: Varid • —»-Val| Clocks Jest zbiorem funkcji - stanów 
zegarów programu - postaci c: Clockid--> lat. Zbiór konfiguracji koń
cowych programu jest określony przez:

Sf = {<s,c )l s e States, c e Clocks} u {abortion}

Przejście z konfiguracji <p, s, c> do konfiguracji <p',s',c'> 
oznacza realizację pewnego elementarnego kroku obliczeń programu, w któ
rym p oznacza instrukcję Jaką ma program wykonać przed rozpoczęciem 
tego kroku, natomiast p - instrukcję Jaka pozostaje Jeszcze do wykona
nia po zakończeniu obliczeń tego krokuj podobnie s, c oraz s', c' 
oznaczają początkowe i końcowe stany zmiennych oraz zegarów programu 
podczas realizacji tego kroku. Gdy wykonywany krok jest ostatnim kro
kiem obliczeń programu, wtedy po jego zakończeniu mogą powstać dwie sy
tuacje. Sytuacja po prawidłowym zakończeniu będzie opisywana konfigura
cją <s , c >, natomiast po nieprawidłowym - konfiguracją abortion 
(zerwanie programu).

Wyjaśnienia wymaga przyjęta w dalszym ciągu konwencja dotycząca 
identyfikacji zegarów. Przyjmuje się, że każdy proces, czyli wszystkie 
jego instrukcje, dysponuje własnym czasomierzem, oznaczonym pewnym iden
tyfikatorem, niedostępnym programiście, który będzie wyznaczony przez 
funkcję częściową cl: Esynt\Eprog»—»-Clockid. Funkcja ta ma następu
jące własności:

1. Każdemu procesowi EP i wszystkim jego instrukcjom składowym od
powiada ten sam zegar oznaczony przez cl EP. Zatem jeżeli np. 
EP::=P:PDjACIP:PD;SY;AC , to cl EP = cl AC = cl SY, itd.

2. Różnym procesom EP^, EPj w programie EG = II EP^ odpo- 
wiadająxróżne zegary, tzn. cl EP.^ / cl EP^ dla i Ł J.”n

Niech o =<p, s, c> będzie konfiguracją taką, że p e Eprog,

EPł = P£ : PD^; BSt 

lub
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EPi = Pi ! PDi’ ACi 
oraz

BSi = vt wt □ CMii ^ACu IŁ ACiO*
1=1 • •

Dalej, niech = c(cl EP|).
W formułowanych niżej definicjach 3.5-3.11 przyjmuje się ustaloną 

powyżej postać konfiguracji oraz oznaczenia jej elementów składowych.

Definicja 3.$. Proces EP^ (i=1..n) jest otwarty w stanie s do 
komunikacji z procesem o nazwie P wtedy i tylko wtedy, gdy istnieją 
bil’ CMil że ^il^g = oraz CMil = P! lub CM11 “
= P? W(e). Fakt ten będzie zapisywany w postaci prawdziwości predyka
tu

[[OPEN(EPi,P)]]s = tt. H

Definicja 3.6, Procesy EPp EP^ (i,j=1..n) są otwarte w stanie s 
do komunikacji wtedy i tylko wtedy, gdy istnieje w BSj, BSj taka para 
syntaktycznie skojarzonych instrukcji komunikacji CM^, , dla 
których

ŁbiJs = oraz ^s ~ tł’

Pakt ten będzie zapisywany w postaci prawdziwości predykatu 

|]COM_OPEN (EPł, EP^)]s = tt. ■

Definicja 3.7. Procesy EPif EP. mogą synchronizować się ze sobą 
w stanie programu s i stanie zegarów c wtedy i tylko wtedy, gdy za
chodzą następujące warunki:

1) [COM_OFEN (EPif EPj)]|s = tt,

2) max (cif c^) $ min (0.^ + vif Cj + Vj).

Fakt ten będzie zapisywany w postaci prawdziwości predykatu 

[POSYN (EPi, EPd)]StC = tt . B

Definicja 3.8. Proces EP^ nie może synchronizować się w stanie 
programu s i stanie zegarów c, wtedy i tylko wtedy, gdy dla każdego 
EP..(j / i) zachodzi U

[POSYN (EPit EPd)]|gt0 =

Fakt ten będzie zapisywany w postaci prawdziwości predykatu 

[NOPOS (EPiJlg^ = tt . ■
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Definicja 3.9. Procesy EP., EP^, takie że ][POSYN (EP^ EPj)]]b c 
= tt, mogą synchronizować się ze sobą w konfiguracji o wtedy i tylko 
wtedy, gdy są spełnione warunki:

1) dla każdej innej pary procesów EPk, EP^, różnej od pary EPit 
Epj takiej, że ||POSyN(EPk, EP, )]s c = tt. zachodzi:

ma* (cit cj max (ck, cx),

2) dla każdego procesu EPk, różnego od EP^, EP. i takiego, 
że [NOPOS (EP.)jj = tt zachodzi:

ma* (cit 0^) < ck + vk ,

3) dla pozostałych procesów EPk 

ma* (cłt Cj) < ck .

Fakt ten będzie zapisywany w postaci prawdziwości predykatu

[SYNCH (EPit EPj)] o= tt . B

Lofinicja 3»'10» Proces EPit taki że [NOPOS (EPpUg c = tt, 
nis może synchronizować się w konfiguracji o wtedy i tylko wtedy, gdy 
są spełnione następujące warunki: 

1) dla każdej pary procesów EPk, EP^ 
^POSYN (EPk, EPpIg c = tt, zachodzi c^^ ■

różnych od EP.

2) dla każdego procesu EP.
k’

[NOPOS (EPj)]StC = tt zachodzi
“j, różnego od EPit takiego że

h, takiej że 
cp) •

5) dla pozostałych procesów EP^
vi < cj + vj’ 

zachodzi: c^
Fakt ten będzie zapisywany w postaci prawdziwości predykatu 
([NOSYN (EPi)] o= tt .

Niech a =< p, s, c > będzie teraz dowolną konfiguracją, taką że

i

p e Eprog.

Definicja 3*1'1. Procesy EP^, EPj są skojarzone ze sobą dynamicz
nie w konfiguracji o wtedy i tylko wtedy, gdy są spełnione następują
ce warunki:

1) procesy EP^ EP^ są postaci EP^^ = P^ PD^ AS^ lub EP^ = 
= Pp PDi{ASi5ACi, EPj = p^ PD.{ AS. lub EP. = P.: PDj5AS.;ACjf 
gdzie: AS^ = CC^ syn P^, AS^ = CCj syn P^,

2) ot = Cj.
Fakt ten będzie się zapisywać w postaci prawdziwości predykatu: 
IMATCH (EPit EPpJI o = tt.
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3-4. Oddziaływania międzyprocesowe

Niech będą ustalone dwie, syntaktycznie skojarzone, instrukcje wej- 
ścia/wyjścia

P? W(x) oraz Q! W(e), 

dla których, w pewnym momencie czasu t, zostanie stworzona taka sytua
cja, że mogą one jednocześnie wykonać się, tzn. wartość v wyrażenia e 
nadana przez instrukcję wyjścia zostanie podstawiona pod zmienną x 
w instrukcji wejścia. Informację, jaka jest podczas tej realizacji ob- 
serwowalna przez instrukcje wejścia, można ująć w szóstkę:

(*, P, W, ?, v, t),

co oznacza, że w momencie t wartość v przesłana od procesu P zo
stała odebrana w porcie W procesu, w którym jest umieszczona instruk
cja wejścia; znak * symbolizuje nieznaną dla instrukcji wejścia nazwę 
tego procesu. Podobnie to, co można zaobserwować z punktu widzenia in
strukcji wyjścia, będzie zestawem informacji:

(», Q, W, !, v, t).

Gdy z instrukcjami wejścia/wyjścia są jawnie związane identyfikatory 
procesów zawierających te instrukcje, wtedy zamiast symbolu * wystąpi 
identyfikator tego procesu; a więc odpowiednie oddziaływanie przyjmie 
postać

(Q, P, W, ?, v, t) 
oraz

(P, Q, W, !, v, t) .

Podobne oddziaływania są informacjami obserwowalnymi z punktu wi
dzenia poszczególnych procesów. Z punktu widzenia obserwatora zewnętrz
nego w stosunku do tych procesów będą dostrzegane te same informacje. 
Będą one natomiast zapisywane w bardziej zwartej postaci. Jeżeli proce
sy P» Q jednocześnie dostrzegają zachodzące oddziaływania, co ozna
czamy

(P, Q, W, ?, v, t) II (Q, P, W, !, v, t) , 

to z punktu widzenia zewnętrznego obserwatora jest to równoważne z od
działywaniem

(P, Q, W, v, t) ,

gdzie proces P stojący na pierwszym miejscu oznacza zawsze nadawcę, 
natomiast proces Q - na drugim miejscu - odbiorcę komunikatu.
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Niech teraz będzie ustalona pewna instrukcja uwarunkowanej czasowo 
komunikacji. Podczas jej realizacji można zaobserwować dwie sytuacje, 
z których jedna polega na tym, że w okresie odcinka czasu wyznaczonego 
przez czas przeterminowania nastąpi zsynchronizowanie się z pewnym pro
cesem oraz druga, gdy w tym odcinku czasu nie nastąpi synchronizacja.

W pierwszym przypadku informacją obserwowalną przez dany proces 
jest

(*, P, t)
lub

(Q, P, t),

jeśli identyfikator procesu Q jest jawnie związany z instrukcją uwa
runkowanej czasowo komunikacji. Symbol P oznacza identyfikator proce
su, z którym nastąpiła synchronizacja, natomiast t oznacza chwilę 
zsynchronizowania się obu procesów.

W drugim przypadku, jeżeli proces, oczekując do pewnej chwili t, 
nie doczeka się zsynchronizowania się z żadnym innym procesem, to ob
serwację zarejestrowaną przez proces będzie się zapisywać w postaci od
działywania:

(» » t)

lub

(P, t), 
jeśli identyfikator procesu P jest jawnie związany z instrukcją uwa
runkowanej czasowo komunikacji.

W przypadku oddziaływań (P, Q, t) i (Q, P, t) ich jednoczesne wy
stąpienie

(P, Q, t) II (Q, P, *) 
jest, oczywiście, równoważne każdemu z nich.

Definicja 3.12. Zbiór oddziaływań międzyprocesowych Aloc, obser- 
wowalnych lokalnie przez pojedynczy proces jest określony następująco:

Aioc = {(P,Q,W,?,v,t) 1 P e Procid u {*}, Q e Procid, 
W e Portid, v e Val, t e Int] u 
{(P,Q,W,!,v,t) I P e Procid u {»} , Q e Procid, 
W e Portid, v e Val, t e Int} u 
{(P,Q,T) | P e Procid U {*}, Q e Procid, t e Int] u 
](P,t) I P e Procid U {»}, t e Int] U {e} , 

gdzie c jest oddziaływaniem pustym. B
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Definicja 3.13« Oddziaływaniem komplementarnym A do danego od
działywania A e A^oo jest oddziaływanie następujące:

(P, Q, W, ?,v,t) dla A = (Q,P,W,!,V,t),
A = • (P,Q,W,!,v,t) dla A = (Q,P,W,?,v,t),

(P,Q,t) dla A = (Q,P,t),
niezdefiniowane dla pozostałych A.

Definicja 3.14. Zbiór oddziaływań międzyprocesowych Agloł), obser 
wowalnych globalnie w programie jest określony następująco:

A glob = {^»Q»w»v»t) । e Frocid, W e Portid, v e Val, 
t e Int} u {(P,Q,t) I P,Q eProcid, t e Int) U 
{(P,t) I P e Procid, t e Int} u {e}. *

Definicja 3«1?» Operacja złożenia równoległego A||XeAglol) jest 
zdefiniowana dla oddziaływań komplementarnych A, Ae Aloc w sposób 
następujący:

niezdefiniowane dla pozostałych A.

(P,Q,W,v,t) dla 
lub

A = (P,Q,W,!,v,t) 
A= (Q,P,W,?,v,t),

(P.Q,t) dla X — (Pt Qf t)
lub X =

Warto zauważyć, że każda para lokalnych oddziaływań komplementar
nych z Aiqc wyznacza pewne oddziaływanie globalne, a także odwrotnie: 
każde globalne oddziaływanie z A wyznacza parę lokalnych oddziały' 
wań komplementarnych.

Dla wygody w operowaniu poszczególnymi elementami składowymi od
działywań wprowadza się następującą konwencję oznaczeń. Dla A 6 A10łJ:

A .obs - oznacza,jeśli jest określony,identyfikator procesu ob 
serwującego oddziaływanie A,

A.part - oznacza, jeśli jest określony, identyfikator procesu 
skojarzonego z procesem obserwującym A,

A.port - oznacza, jeśli jest określony, identyfikator portu ko
munikacyjnego w A,

A ,dir - oznacza, jeśli jest określony, kierunek transmisji 
względem procesu obserwującego oddziaływanie A; jest 
to nadawanie (!) lub odbiór (?)

A.val - oznacza, jeśli jest określona, wartość przesyłaną po
między procesami w oddziaływaniu A,

A.time - oznacza, jeśli jest określony, czas oddziaływania A.

Ponadto dla A e A . . :glob
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A.send - oznacza, jeśli jest określony, identyfikator procesu 
nadającego komunikat,

A.receiv - oznacza, jeśli jest określony, identyfikator procesu 
odbierającego komunikat.

Dla rozpoznania rodzaju oddziaływania AeAlo(,u A zapisuje 
się:

co mm gdy A = (P,Q,W,!,v,t)
A = (P,Q,W,?,v,t)
A = (P,Q,W,v,t),

A .type =. syn gdy A = (F,Q,t),
nosyn gdy A =
empty gdy A = e.

Podczas obliczeń programu IR = || PC. każdy z procesów skła-
1=1..n xdowych PC^ (i=1..n) obserwuje lokalnie pewien ciąg oddziaływań

hloc^ = A^, A^, • • •» gdzie A e poc dla j = 1»».n(i),
zwany lokalną historią.

Dą^inicja 3.16. Rodzina lokalnych historii hloc^ (i=1..n) jest 
rodziną zgodną wtedy i tylko wtedy, gdy spełnia następujące warunki:

1) jeżeli

hlo^ = A^, Ai2, ..., 

to

Ai j. time^ki . time (j=1..n(i)-1),

2) jeżeli A będące elementem historii hloci jest takim oddzia
ływaniem, dla którego jest określone oddziaływanie komplementarne A, 
to oddziaływanie A jest elementem historii hloc^ procesu P. takie-J J
go, że Pj = A.part. ■

Podczas obliczeń programu PR = H Ki można prowadzić obser
wację zachodzących oddziaływań z punktu widzenia obserwatora zewnętrzne
go. Zarejestrowany ciąg oddziaływań

hglob = A^, A2, •••»

gdzie ^jeAgic^» dla j=l..N, nazywa się historią globalną. Oczywi
ście

A^ time $ Ai . time

dla j=1..N-1.
Zgodny zbiór historii lokalnych hloc^, ..., hlocn wyznacza w 

oczywisty sposób pewną historią globalną hglob, oraz odwrotnie: glo
balna historia hglob wyznacza zgodny zbiór historii lokalnych. Zwią
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zek ten będzie notowany w postaci

hglob = u hloc.
1=1..n x

Definicja 3.17. Jeżeli h^, jest ciągiem historii lokal
nych (globalnych) w procesie (programie), to ciąg ten będzie nazywany 
łańcuchem w procesie (programie), jeżeli istnieją takie 
xiG Aioc'{'Mgiob^P’ 48

hi+1 = h^n X(1=1,•••,n—1) 

gdzie symbol n oznacza konkatenację.
Jeżeli h^, hj są elementami pewnego łańcucha 1 1 < j, to będzie to 
zapisywać się w postaci hj. ■

3.5. Relacja zmiany konfiguracji

Relację zmiany konfiguracji -----*- opisuje zbiór aksjomatów lub re
guł związanych z każdą produkcją syntaktyczną. Zespół reguł i aksjoma
tów jest dobrany tak, aby dla dowolnej konfiguracji o e £ \ £^ było moż
liwe wyznaczenie obliczenia rozpoczynającego się w tej konfiguracji. 
W definicjach przedstawionych poniżej przyjmuje się następujące oznacze
nia:

Zapis reguły w postaci

A —^1 ... I Bp 

a'— ib; 
jest skróconą formą zapisu n reguł:

Dla konstrukcji, w których występują warunki logiczne jako dozory, 
a więc dla GC, CC, IF, DO, TH jest zdefiniowany, predykat BOOL. Dla 
GC, i podobnie dla pozostałych konstrukcji, predykat BOOL jest określo
ny następująco:

[[BOOL (GC)]]a = n (IM 8 = *t),

gdzie b^, ..., bn występują jako dozory, czyli

GC = Q b. —‘-AC. .
1=1..n 1 1
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Gem Instrukcje dozorowane

GC
Ibils = tt, <ACt,s,c> a

<GC,s,c >---- •- o

CCE Instrukcja komunikacyjna

SC = P!W(e)
[SENDeLb'/dur]J a=tt, t=c(ęl SC)

< sc,a,e > )/cisc)>

[elB = error

<SC,s,c>-abortion

RC = P?W(x) [«]8=v»|[SENDett'/dur^s=tt’ t=c(cl RC)

<RC,s,c> I^l£lIilLlŁLL<s(v/x),c((t+t' )/ęlPC)>

Gcc Dozorowane instrukcje komunikacyjne

CC« ^ACi
lbl]a = tt, <CMi,s,c> —<s',c'>

<CC,s,c> » <AClts',c'>

Com Instrukcje

AC = akip < AC।S।C < 8 * c >

AC = ab ort < AC, s, c > —abortion

AC = x:=e IMg^ł IASSe ft/dur]] 3=tt

<AC,s,c > —<s(v/x),c(c(clAC)+t/ęlAC)>

2 Ie]s = error

<AC,s,c>—abortion

AC = rcl x <AC,s,c>—^<s(c(ęlAC)/x),c>

<AC1,s,c> —^-<ACl',s',c'>I<s',c'>|abortion
AC = AC1JAC2

<AC,s,c>-^-<ACl',AC2',s' ,c'> <AC2,s' ,c‘> | abortion

AC = if CC end
[BOOL(AC)]s=tt, [TESTAC tt/dur]]]8=tt

<AC,s,c> —* <GC,s,c((c(ęlAC)+t)/ęlAC)>
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Com Instrukcje

AC: = do GC end

AC = th v wt CC
It AC1 end

2 [BOOŁ(AC)]B/tt

<AC,s,c > abortion

[BOOL(AC)]s=tt, [TESTACŁt/durJ]s=tt

<AC,a,c> -V <GCjAC,s,c(c(ęlAC)/ęlAC)>

[BOOL(AC)]s=ff, [TESTAC [t/durj] 8=tt

<AC,s,c > -^-<s,c((c(ęlAC)+t/ęlAC)>

[BOOL(AC)]s=tt, [TESTac ct/dur]] g=tt

<AC,s,c>-5-<v wtCCltAC1,s,c((c(clAC)+t)/ęlAC)>

2 |[BOOŁ(AC)]S * tt _

<AC,s,c> -A- abortion

Proc Procesy

PC = PsPD;AC
<AC,s,c> -^-<AC',s', 

<PC,s,c> -^<PC',s', 

gdzie PC' = PsPDjAC'

c'> 1 <s' ,c'> । abortion 

c*> । <s',c'> । abortion

Próg Programy

I* = II PCX1=1..n

< PCits,c > <PCA,s

<PR,s,c > —<PR* ,s', 

gdzie PR'= || PC?
k=l..n 

dla k i i,

Pf^ || PCk 
k=1..n 
kjźi

',c'>1<s',c'>1 abortion 

c'> 1 <TP",s',c'> 1 abortion

oraz PC^PC^

Synch Konstrukcje synchronizujące

SI = v wt CC It AC
[OPEN(SY,P)]|s=ttt

<SY,s,c>

t=c
2 ——————

c (ęlSY)t<c(clSY)+v 

,CCsynP.s,c(t/clSY)> 

,(cl SY)
” <SY,stc> ~<AC,s,c((t+v+1)/clSY)>
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Synch Konstrukcje synchronizujące

SY = CC syn P
<CC,s,c > A- o

<SY,s,c > A- 0

Ecom Złożenia pomocnicze

EC = SYjAC

EC = GCjAC

<SY.s.c> -A <Sy'.s'.c'>! <AC'.s'.c*>

<EC,s,c >-A<sy'|AC,s',c'>I <AC',AC,s',c'>

<GC,s,c>—►- <AC',s'tc'>
<EC,s,c>-^- <AC',AC,s',c'>

Eproc Procesy pomocnicze

EP =P:PD{EC
<EC,s,c> -A- <EC',a*,c*> 1 <AC,a'tc*>, Tp(A)t 

T^CA) . . . . .
<EP,s,c>-2---- — <P:PDjEC ,8 ,c > 1 <P:PD;AC,s ,c > 

gdzie Tp Jest funkcją częściową ?p:Aloc-—Aloc 
zdefiniowaną następująco:

(P,Q,W,!,v,t) gdy A = (»,Q,W,l,v,t),
(Pf Q(V> ?>Tft) A a (w,Q,W,?,v,t),

łp(X) = (P,Q,t) A = («,Q,t),
CM) A = (w,t),
A A = e,

zaś Tp(X)t oznacza, że Jest określona dla
A.

Eprog Programy pomocnicze

EG = ii EP.
i=r..n 1

<EPpS,c > < EP^,s' ,c'> 1 <s' ,c'> 1 abortion

<EG,s,c > <EG' ,s' ,c'> 1 <EG",b' ,c*> 1 abortion

gdzie EG' = ii EP\ oraz EP? = EP.
k=l. .n K k k

dla k / i,

EG" = u EPk . 
k=l..n K 
k/i

BSYNCHCEP^EPj)] (EGtSfC) = tt.
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Eprog Programy pomocnicze

<EP1,s,c>-^<EP^,s,c'>,

<EPj,s,c > —<EPj,s,c">,

t'=c'(clEP.),t"=c"(clEP.),

X.time = max(c(ęl EP., c(ęl EPd)

<EG,s,c <EG' ,s,c(t'/ęlEP1 ,t"/clEP.) >
1 1 u

gdzie EG* = || EP' oraz EP' = EP.
k=1..n K K K

dla k / i,j.

[MATCHCEP^EPj)] <EGtafC> = tt,

<EPits,c> <EP^,s' ,c'>.

<EP.,s,c> —<EP\s,c”>, 
J J

t'=c'(cl EPd), t"=c"(ęl EP.)

<EG,s,c <EG' ,s' ,c(t'/cIEP. ,t"/clEPd) >

gdzie EG* = u EP^ oraz EP^ s EPfe 
k=l..n

dla k i,j.

[NOSYNCEPp] <EGtSłC>= tt,

<EP1,s,c> —CEP^s' ,c'> ,

X »type s timeout

<EG,s,c> <EG',s',c'>

gdzie EG' = u EP' EP' = EP.
k=l..n k * J 

dla k / i.

Do przedstawionych aksjomatów i reguł definiujących relację zmiany 
konfiguracji ---- «- można dołączyć następujące komentarze.

Instrukcje dozorowane. Relacja zmiany konfiguracji jest zdefiniowa
na tylko dla tych przypadków, gdy istnieje co najmniej jedna alternaty
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wa otwarta. Pierwszym krokiem realizacji instrukcji jest realizacja 
pierwszego kroku instrukcji w otwartej alternatywie. Instrukcja GC bę
dzie realizowana w programie zawsze jako fragment instrukcji IF lub DO. 
W definicji relacji—dla IF oraz DO są uwzględnione przypadki, 
gdy nie istnieją alternatywy otwarte. Gdy tak się dzieje, wówczas nigdy 
nie dochodzi do realizacji odpowiedniej instrukcji GC. Stąd wynika uza
sadnienie obszaru określoności relacji —— dla instrukcji GC.

Instrukcje komunikacyjne. Wykonanie instrukcji wyjścia realizuje 
się pomyślnie, jeżeli jest określona wartość wyrażenia e w stanie s. 
Pomyślne wykonanie polega na realizacji pojedynczego kroku zakończonego 
przesłaniem wartości wyrażenia e do wskazanego portu W wybranego 
procesu P. Czas trwania kroku wyznacza predykat SENDe. Wykonanie in
strukcji wejścia przebiega analogicznie, przy czym czas jej realizacji 
zależy od wyrażenia e w procesie nadawczym.

Dozorowane instrukcje komunikacyjne. Relacja zmiany konfiguracji 
jest określona tylko wtedy, gdy istnieje alternatywa otwarta. Dla tego 
przypadku pierwszym krokiem realizacji instrukcji jest wykonanie dowol
nej instrukcji komunikacji odpowiadającej otwartej alternatywie.

Instrukcje. Wykonanie instrukcji skip, abort, x:=e, rcl x oraz 
sekwencyjnego złożenia instrukcji nie wymaga komentarza.

Pierwszym krokiem wykonania instrukcji alternatywy jest obliczenie 
wartości dozorów. Czynność ta, nie zmieniając stanu programu, wprowadza 
tylko pewne opóźnienie przed wykonaniem wybranej otwartej alternatywy. 
Jeżeli alternatywa taka nie istnieje, następuje zerwanie obliczenia ca
łej instrukcji (a w konsekwencji całego programu). Pierwszy krok reali
zacji instrukcji iteracji jest taki jak dla instrukcji alternatywy, z 
tą różnicą, że brak otwartej alternatywy kończy poprawnie całą instruk
cję.

Podobnie do instrukcji alternatywy przebiega wykonanie pierwszego 
kroku uwarunkowanej czasowo instrukcji komunikacji. Jeżeli istnieją al
ternatywy otwarte, to krok ten kończy się rozpoczęciem oczekiwania na 
zsynchronizowanie się z pewnym procesem; w przypadku przeciwnym następu
je zerwanie instrukcji.

Procesy. Dla procesów jako elementów zbioru Proc jest zdefiniowa
na relacja ---- tylko dla tych przypadków, gdy oddziaływanie A = z. 
Elementarnymi krokami realizacji procesów są kroki odpowiadające reali
zacji treści procesów.

Programy. Programy jako elementy zbioru Próg mają również zdefi
niowaną relację ---- ► tylko dla tych przypadków, gdy A = z. Pierwszym
krokiem realizacji takich programów jest dowolny pierwszy krok realiza
cji jednego z procesów składowych.
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Konstrukcje synchronizujące. Są one wprowadzone po to, aby opisy
wać mechanizm synchronizacji procesów. Pierwsza z tych konstrukcji poda- 
je zasady oczekiwania procesu na synchronizację z innym procesem. Jest 
ona wykonywana w pojedynczym kroku, podczas którego może nastąpić syn
chronizacja - oddziaływanie (»,P,t), gdzie t mieści się w zadanym od
cinku czasu oczekiwania, natomiast P jest procesem, z którym można 
skomunikować się poprzez jedną z otwartych alternatyw instrukcji CC - 
- bądź też nastąpi upływ odcinka czasu oczekiwania na synchronizację.

Wykonanie drugiej konstrukcji synchronizującej jest równoważne z 
takim wykonaniem dozorowanej instrukcji komunikacji, któremu towarzyszy 
oddziaływanie z procesem P.

Złożenia pomocnicze nie wymagają komentarzy.
Procesy pomocnicze. Wykonanie kroku obliczeniowego procesu pomocni

czego jest równoważne z wykonaniem kroku treści tego procesu, z tym że 
nieznany - z punktu widzenia instrukcji - identyfikator procesu zostaje 
zastąpiony jawnie określonym identyfikatorem.

Programy pomocnicze. Reguła 1 stwierdza, że w przypadku oddziaływa
nia pustego, krok realizacji pojedynczego procesu składowego pociąga za 
sobą wykonanie kroku całego programu. Reguła 2 określa warunki, w któ
rych może nastąpić synchronizacja dwóch procesów składowych, które ocze
kują się wzajemnie, a gdy zostaną spełnione, podaje zmianę konfiguracji 
całego programu. Zmiana konfiguracji programu jest, w tym przypadku, 
związana z równoczesną zmianą konfiguracji tych procesów, które zostały 
ze sobą zsynchronizowane. Warunek synchronizacji określa predykat 
SYNCH(EP^, EP^). Z definicji tego predykatu (definicja 3.9) wynika, że 
EP^ oraz EPj są takie, że X oraz X występujące w przesłankach re
guły mają postać typu (P,Q,t), czyli są oddziaływaniami synchronizujący
mi. Reguła 3 odnosi się do sytuacji, gdy istnieją dwa dynamiczne skoja
rzone ze sobą procesy, tzn. spełniające predykat MATCHCEP^, EP^). Z de
finicji predykatu (definicja 3.11) wynika, że X oraz X występujące 
w przesłankach reguły są oddziaływaniami typu (P,Q,W,!,v,t) lub 
(P,Q,W,?,v,t), czyli są oddziaływaniami komunikacyjnymi. Zatem zmiana 
konfiguracji całego programu polega na równoczesnym wykonaniu dwóch, 
jednakowo długo trwających kroków obliczeniowych w skojarzonym dynamicz
nie procesie. Reguła 4 dotyczy przypadku, gdy dany proces EP, oczekują
cy na synchronizację z innym procesem, nie ma możliwości jej uzyska
nia w zadanym odcinku czasu, tzn. gdy jest prawdziwy predykat NOSYN(EPp 
(definicja 3.10). Realizacja kroku obliczeniowego procesu EP^ pociąga 
za sobą zmianę konfiguracji całego programu.

Na zakończenie tego punktu należy jeszcze dołączyć następującą uwa
gę. Podstawą tworzenia opisu semantyki języka RTCSP jest dynamiczny 
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schemat przejść (definicja 3.1)

(li । A । *-) •

Zbiór konfiguracji Z oraz konfiguracji terminalnych określa defi* 
nicja 3.4. Zbiór oddziaływań

X = Aloc u Aglob

określają definicje 3.12 oraz 3.14. Relację zmiany konfiguracji definiu
je zbiór aksjomatów i reguł przedstawiony w tym podrozdziale. W defini
cjach tych aksjomatów i reguł wykorzystuje się w istotny sposób cechy 
środowiska wykonawczego ENV (definicja 3.3). środowisko wykonawcze ENV 
stanowi zatem niejawny parametr schematu przejść, w podobnym sensie jak 
zbiory wyrażeń Exp i Bexp.

3.6. Własności relacji zmiany konfiguracji

Przyjmując definicję relacji zmiany konfiguracji podaną w poprzed
nim podrozdz., należy być pewnym, że definicja nie pomija pewnych przy
padków bądź nie prowadzi do sprzeczności. Przedstawione poniżej własno
ści przekonują, że przypadki takie nie istnieją.

Niech Syn C Esynt. Wprowadza się następujące oznaczenia podzbio
rów konfiguracji

Z Syn “ {<P »a»c > । P eSyn» 8 e States, c e Clocks},

1 abort =
£term = {<s,c> I s e States, c e Clocks}.

Lemat 3.1
Poniżej przedstawiony diagram pokazuje dopuszczalne przejścia po

między podzbiorami konfiguracji. Oznaczenia występujących oddziaływań 
mają znaczenie następujące:

A_ oznacza, że A«type = syn,

A ns oznacza, że A *type = nosyn,

A . oznacza, że A.type = comm. c _
Dowód

Dowód jest przedstawiony w załączniku na.końcu pracy.

Twierdzenie 3.1
Niech c =<p,s,c>, o' = <p',s',c' oraz a—>-o' dla A£A. 

Jeżeli p jest poprawnie zbudowaną konstrukcją syntaktyczną, to także 
p' jest poprawnie zbudowaną konstrukcją syntaktyczną.
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Rys. 3.1. Diagram przejść między podzbiorami konfiguracji
Fig. 3.1. Diagram of*transitions between configuration subsets

Dowód
Dowód prowadzi się metodą indukcji strukturalnej.
1. Jeżeli p = AC1;AC2, to p' = ACl',AC2 I AC2. Z założenia IFp , 

zatem również IFAC1, IFAC2, a na mocy hipotezy indukcyjnej IFaC1*. 
Stąd na mocy reguły dla sekwencyjnego złożenia instrukcji IFAC1';AC2.

2. Jeżeli p = GC = □ bi—- AC^ to p* = AC^ (i=l..n). Po
nieważ z założenia IFGC,^”st4cl również IFAC^, na mocy hipotezy induk
cyjnej IFAC^, czyli IFp'.

3. Jeżeli p = CC lub p = IF, to analiza jest podobna do anali
zy p. 1.

4. Jeżeli p = DO = do GC end, to p' = GC;DO. Z założenia IFDO, 
a stąd IF GC. Na mocy reguły złożenia sekwencyjnego IFGCj DO.

5. Jeżeli p = TH = th t wt CC It AC end. to p' = t wt CC It AC. 
Z IbTH wynika, że IF CC oraz IFaC, a stąd, na mocy reguły poprawności 
budowy konstrukcji synchronizujących IFt wt CC It AC.

6. Jeżeli p = PC = P ; PD;AC, to p' = PC* = P:PD;AC*, gdzie 
<AC,s,c > E >- <AC' ,s' ,c'>. Z założenia IFPC, stąd IFAC, a zp. 1, 3» 
4, 5 wynika, że IFAC*. Ponieważ PSC(AC') ^PSC(AC), PRS(AC') <PRS(AC) 
zatem zachodzi reguła poprawności budowy dla PC , czyli IHp .
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7. Jeżeli p = Hł = u PC., to p* = HI* = ,11 PC,, gdzie
1=1..n 1 1=1..n i

PC^ P^ dla i k oraz PC^ = Pfc : PD;ACfc i <ACk,s,c> —<AC^,s',c*> 
albo p* = PR* = || PC,.

i=l..n 
i^k

W pierwszym przypadku (z analizy p. 6) wynika, że IPPCfc, a ponie
waż FV^K^) ?V(PCj,), więc z reguły poprawności budowy procesów 
IFPR*.

W drugim przypadku ponieważ PC^ dla lik, i z założenia IHpR, 
więc It" I! PC,.

1=1..n x
i/k % ,

3. Jeżeli = SY = t wt CC It AC, go p = CC syn. P lub p = AC, 
gdzie proces P jest taki, że QpPEN(SY,P)]] a = tt. Ponieważ IhSY, 
więc również IbCC oraz H~AC. Natomiast jeżeli dla pewnego stanu s 
prawdziwy jest predykat OPEN(SY,P), to wynika stąd, na podstawie defi
nicji tego predykatu, że istnieje W takie, że (P,W) ePSC(SY) U PRC(SY). 
Zatem IPCC syn P.

9. Jeżeli p = SYjA 
je się tak jak w p, 1.

10. Jeżeli p = EP, 
w p. 6.

11. Jeżeli p = EG, 
jak w p. 7, 8.

Lemat j.2
Niech o = <p,s,c > Ł=r.,n - p jest prawidłowo zbudowane oraz spełnione są warunki:
1) jeżeli = P^ : PD^; AS^ lub = P^s PD, $ AS^ ; AC.p to ist

nieje p, takie, że p, = P,: PD.; AS, lub p* = PD.: PD,; AS,; AC,
— V—— J J d J U U J J U

oraz |[MATUi(pi,p.j)]i = tt;
2) jeżeli pŁ = P^: PD^; GC lub pŁ = P^ = PD^j GC; AC, to 

(BOOL(GC)]| g = tt.
to istnieją A e a oraz c* e E takie, że o » g t

! lub p = GC;AC, to prawidłowość p pokazu- 

to prawidłowość p* pokazuje się tak jak 

to prawidłowość p* pokazuje się podobnie

będzie konfiguracją, że p= , || p,. Jeżeli

Dowód ■
Dowód jest przedstawiony w załączniku.

Lemat
Niech o = <p,s,c > będzie konfiguracją taką, że p jest prawidło

wo zbudowane i p e Próg.
Jeżeli Istnieje obliczenie takie, że a---- ► so', gdzie o* = 

= < p ,s ,c >, to:
1) . Jeżeli p* = || p^. oraz pewne p ma postać P^ PDjAS!

lub P^: PD^jAS^; AC^, £o istnieje dokładnie jedno p, takiej samej 
postaci oraz [MATCHCp^ ,p* )]| . = tt,1 J CF
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2) jeżeli p' = || p^ oraz pewne ma postać Pp PD^jGC^

lub Pj-s PD^jGC^jAC^, tó"zachodzi |[BOOL(GC1)]]S. = tt.
■ 

Dowód
Dowód jest przedstawiony w załączniku.

Z lematów 3.2, 3.3 wynika bezpośrednio twierdzenie

Twierdzenie 3.2
Obliczenie prawidłowo zbudowanego programu w języku RTCSP nie blo

kuje się (definicja 3.2). B

Twierdzenie 3«3
Dla dowolnego obliczenia programu w języku RTCSP

A2 *3
°O— O1~ °2——

jeżeli Aj., Aj są takie, że i < j oraz A^type, Aj.type g {syn,nosyn)i 
to A^time Aj.time.

Dowód
Prosty dowód prowadzony indukcyjnie ze względu na długość oblicze

nia z wykorzystaniem definicji 3.9 oraz 3.10 pomija się.

3.?. Przykład obliczenia

Niech będzie dany następujący prosty program złożony z dwóch proce* 
sów.

i:=1;
s:=false;
do

1 s A i < 2 —
th 3 wt 

true; Q?W(x)—*-
ss=true

It
i:=i+1

end
end

A6
] A7_ A4

A1

]A2



52

II
Q t J:»l5

<ł»~-falses
do

1 q A j « 2 —- 
th 2 wt

true} PtW(j) —► 
ąs=true

It
j:=Ó+1

end
end

RS
 2

B5 B4
B3

Symbole umieszczone po prawej stronie opisu procesów służą do iden
tyfikacji wskazywanych fragmentów tekstu. Będą one używane dalej w celu 
uzyskania zwartości zapisów. Dodatkowo używanymi symbolami będą

A5 S^B na oznaczenie 2 wt A6 It A8.

B5 syE na oznaczenie 2 wt B6 It B8,

A6 na oznaczenie A6 syn Q, 
p

B6 na oznaczenie B6 syn P.
Przykładowy program będzie wykonywany w środowisku ENV, którego 

własności dynamiczne określa następująco zdefiniowany zbiór predykatów

ASSe(dur)< >(dur=1 V dur=2)

TEST^Jdur) <=> TESTTH(dur) <=£ (dur=O V dur=1)

SENDe(dur) < >(dur=2 V dur=3) 

dla dowolnych e e Expj DO, TH e Com.
Niech stan początkowy programu będzie nieokreślony, a początkową 

chwilą rozpoczęcia obu procesów będzie chwila O. Poniżej przedstawia 
się pewne obliczenie tego programu.

1. <P:WjA1jA2jA3 II Q:B1 j B2; B3, ( ),(O,O) >
I «

2. <P:W;A2;A5 II Q:B1 }B2jBJ,(i=1),(2,0) >
ł c

3. <PsW;A3 II Q:B1 ;B2;B3, (i=l, s=false),(4,0) >

4. <P:WjA4;A3 II QsB1 ;B2jB3, (i=l, s=false),(5,0) >

le
5. <P:W;A5Syn;A3 IIQsB1 jB2;B3,(i=l, s=false),(6,0)>

U
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6. <P:W;A5syn»A3 UQsB2jB3,(1=1, 3=1, s=false),(6,1)> 
łe

7. <P:W;A5syn;A3 IIQ:B3,(i=l, j=l, s=false, q=false),(6,2)> 
I C

8. <P:W;A5syn;A3 HQ:B4jB3,(i=l, 3=1, s=false, q=false),(6,2)> 
łc

9. <P:W{A5SynjA3 HQ:B5SynjB3,(i=l, 3=1, s=false, q=false),(6.2)> 
i(Q,4)

10. <P:W;A5syn5A3 II Q:B8;B3,(1=1, 3=1, s=false, q=false),(6,4) > 
I t e

11. <P:W;A5syn;A3 IIQ:B3,(i=l, 3=2, s=false, q=false),(6,5)> 
łe

12. <P:W;A5synjA3 II Q:B4,BJ,(i=l, 3=2, s=false, q=false),(6,5) > 
łc

13. <P:WjA5syn;A3 HQsB5syn;B3,(1=1, 3=2, s=false, q=false),(6,5)> 
|(P,Q,7) ll(Q,P,7)

14. <P8W}A6syaQ,}A3 II Q:B6synP;B3.(1=1. 3=2, s=false, q=false),(7,7)> 
|(P,Q,W,?,2,7) (Q,P,I,W,2,7)

15. <P:W;A7;A3 II Q:B7jB3,(l=l, 3=2» x=2, s=false, q=false),(9,9)>
I t

16. <PsW;A3 IIQ:B7}B3,(1=1, 3=2, x=2, s=true, q=false),(11,9) >
I e

17. <Q:B7;B3,(i=l, 3=2, x=2, s=true, q=false),(12,9) > 
U

18. <Q:B3,(i=l, 3=2, x=2, s=true, q=true),(12,10)> 
łe

19. <(1=1, 3=2, x=2, s=true, q=true),(12,10)>

Obliczenie, 3ak łatwo sprawdzić, było tworzone zgodnie z zasadą, 
że każdy elementarny krok obliczeniowy w procesie P 3est wykonywany 
w na3dłuższym dopuszczalnym odcinku czasu, natomiast krok elementarny w 
Q - w na3krótszym. Obliczenie zawiera wszystkie możliwe rodza3e oddzia
ływań między procesami. Relac3a zmiany konflgurac3i umożliwia quasi-rów- 
noległą symulac3ę współbieżne3 pracy procesów. Konfigurac3e 1, ..., 5 
ilustru3ą postęp obliczeń procesu P. Warto zwrócić uwagę, że w konfi- 
gurac3i 5 nie 3est możliwy dalszy postęp obliczeń tego procesu, koniecz
ne 3est oczekiwanie na odpowiedni postęp obliczeń procesu Q. Dalszy 
postęp obliczeń procesu P sta3e się możliwy dopiero w konfigurac3i 13, 
gdy następu3e synchronizac3a obu procesów. Natomiast w konfigurac3i 9 
możliwy 3est postęp obliczeń procesu Q, gdyż wiadomo, że nie zsynchro- 
nizu3e się on z procesem P. W konfigurac3i 13 następie zsynchronizo
wanie procesów, natomiast w 14 przesłanie odpowiednie3 informac3i. Dal
sze konfigurac3e są końcową fazą obliczenia, które kończy się właściwie 
w konfigurac3i 19.



4. DOWODZENIE POPRĄWNOfiCI PROGRAMÓW

4.1. Wprowadzenie

Formalne dowodzenie własności programów czasu rzeczywistego jest 
w embrionalnej fazie. O ile, poczynając od końca lat siedemdziesiątych, 
pojawiło się wiele prac na temat dowodzenia programów współbieżnych i 
rozproszonych, o tyle w odniesieniu do programów czasu rzeczywistego li
teratura jest raczej skromna. Przykładem interesującej próby jest praca 
Taylora [202], Jest ona pierwszą, znaną autorowi, próbą jawnego wprowa
dzenia czasu do predykatów orzekających o stanie programu. Przyczyną te
go stanu jest to, że nie zostały jeszcze ugruntowane formalne metody 
opisu semantyki takich programów, bowiem tylko w przypadku istnienia do
brze zdefiniowanej semantyki metodą operacyjną lub denotacyjną można 
wprowadzić sensowny logicznie system dowodzenia własności programów. 
Przedstawiony dalej system dowodzenia własności programów w języku 
RTCSP wykorzystuje cechy różnych systemów dowodzenia zbudowanych dla 
różnych wariantów języka CSP Hoare'a, a szczególnie podejście zapropono
wane przez Lerina [136], [1373. Wykorzystuje się również cechy systemów 
dowodzenia budowanych dla języków z wbudowanymi mechanizmami niedetermi- 
nistycznymi - przegląd problemów dowodzenia tej klasy programów zawiera 
praca Apta [14].

Sformułowanie własności programu wymaga wprowadzenia języka specy
fikacji. Tak jak we wszystkich niemal pracach, przyjmuje się, że dany 
jest pewien język teorii sformalizowanej pierwszego rzędu, nazywany 
ASSERT, który będzie służyć do wyrażania asercji użytych do specyfika
cji. Przyjmuje się, że zbiór termów (Term) języka ASSERT zawiera zbiór 
wyrażeń Exp, a zbiór formuł (Form) tego języka zawiera zbiór wyrażeń bo- 

^?kich Bexp oraz zbiór predykatów określających środowisko wykonaw
cze programów ENV.

Zakłada się, że dziedzina interpretacji języka ASSERT zawiera zbio. 
ry wartości całkowitoliczbowych Int oraz wartości logicznych Log. 
Przyjmuje się również, że jest ustalona pewna interpretacja J języka 
ASSERT, która każdemu nielogicznemu symbolowi języka przypisuje pewną 
funkcję lub relację określoną na produkcie kartezjańskim odpowiedniej 
krotności nad dziedzinę interpretacji. Interpretacja języka ASSERT sta
nowi więc rozszerzanie interpretacji wyrażeń Exp, Bexp oraz predyka
tów ENV, o których była mowa w rozdziale 3.

Przez a, p, Y będą oznaczane formuły języka ASSERT. Jeśli ustalo
na jest interpretacja J i ustalony stan s zmiennych programu, praw
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dziwość formuły a będzie oznaczana przez Eija(s) lub ta(s), gdy 
wiadomo z kontekstu, że chodzi o wcześniej ustaloną interpretację.

Przez formuły specyfikacyjne, krótko specyfikacje, będzie rozumieć 
się konstrukcje postaci

{a} S {p}

gdzie a, p są asercjami - formułami języka ASSERT, natomiast S jest 
prawidłowo zbudowanym programem w języku RTCSP lub fragmentem takiego 
programu, tzn. S e Esynt. Formuły specyfikacyjne będą oznaczane symbo- 
lem f z ewentualnymi indeksami. Zbiór formuł specyfikacyjnych stanowi 
pewien język specyfikacji, nazywany SPECIP.

Interpretacja formuł języka SPECIP jest pewnym rozszerzeniem inter
pretacji J przyjmowanej dla języka ASSERT, przy czym możliwe są róż
ne rozszerzenia tej interpretacji, w zależności od rodzaju badanych wła
sności programu. Poprawność programów współbieżnych może wiązać się z 
następującymi własnościami:

1. Dla dowolnego stanu początkowego programu S, spełniającego za
daną asercję a , jeżeli obliczenie programu zakończy się pomyślnie 
(nie nastąpi zerwanie, zapętlenie lub blokada obliczeń), to osiągnięty 
stan końcowy spełnia zadaną asercję p.

2. Dla dowolnego stanu początkowego programu S, spełniającego za
daną asercję a, obliczenie programu zakończy się (nie nastąpi zapętle
nie).

3. Dla dowolnego stanu początkowego programu S, spełniającego za
daną asercję a, obliczenie programu nie zostanie zerwane.

4. Dla dowolnego stanu początkowego programu S, spełniającego za
daną asercję a , obliczenie programu nie zablokuje się.

Jeśli chodzi o programy współbieżne czasu rzeczywistego, można ba
dać te same rodzaje własności, przy czym sformułowanie "dla dowolnego 
stanu początkowego programu" należy zastąpić sformułowaniem rozszerzo
nym "dla dowolnego stanu początkowego zmiennych i zegarów programu".

W zależności od wybranych własności używa się różnych pojęć popraw
ności programu. Program, który spełnia tylko własność 1 przyjmuje się 
określać programem częściowo poprawnym, program, który spełnia własno
ści 1,2- programem słabo poprawnym, program, który spełnia własności 
1, 2, 3 - programem silnie poprawnym, a program, który spełnia własno
ści 1, 2, 3, 4 - programem całkowicie poprawnym.

Należy przypomnieć, że obliczenia w języku RTCSP nie blokują się, 
co oznacza, że programy w tym języku zawsze spełniają własność 4.

Zdefiniowanie pojęcia poprawności programu wymaga wprowadzenią se
mantyk pomocniczych

Sem^JPR]] (<s,c» = |<s' ,c*> l<PR,s,c >—^»<s',c‘>|,
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Sen^UHl] (<8,c» = SeniptHiJ (<s,c»u

{ infinity !<Hl,s,c>—- » infinity), 

Semg [PR] (<8,c» = Sen^JPR] (<s,c» U

{abortion I <PR,s,c >—abortion}, 

Sem^ [PR] (<s,c>) = Semg[PR] (<e,c»u
(deadlock i < PR, s, c > —» deadlock }.

Symbole abortion, infinity, deadlock będą tu traktowane jako spe
cjalnie wyróżnione stany, dla których z definicji £ Tg(abortion), 
t#jd(inifinity), t£j«(deadlock), dla dowolnej asercji a i dowolnej in 
terpretacji J. Przez Mj będzie oznaczony zbiór wszystkich stanów 
zmiennych i zegarów <s,c>, które spełniają łx w interpretacji J, 
tzn. tj^(<s,c>). Więc z definicji

abortion £ [aj j, infinity £ [a]j, deadlock £ [ajj.
Niech dla d & {p,w,s,t}

Semd [PR] ( [a],) = U Sem,[PR] «s,c».
<s,c> s Wj

Definicja 4.1. Interpretacja formuł specyfikacyjnych {a} PR {3} 
jest następująca:
Dla de {p,w,s,t}

Ej,d W 

wtedy i tylko wtedy, gdy

Semd |PR]| ( [ajj) ę CP3 j.

Oznacza to, że program jest częściowo poprawny, gdy

^J.p W’

słabo poprawny, gdy

^j.w W®

silnie poprawny, gdy

^j, s H PR M

oraz całkowicie poprawny, gdy
Ej,t {«} I® {?}.
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4.2, Własności systemów dowodzenia 
♦

Formalne dowodzenie d-poprawności programu polega na zbudowaniu od
powiedniego dowodu wyprcwadzalnego w ramach pewnego systemu dedukcyjne
go. Systemy takie, nazywane systemami dowodzenia odpowiedniego rodzaju 
poprawności programów, składają się ze skończonego zbioru aksjomatów Ad 
oraz ze skończonego zbioru reguł Rd, gdzie de {p,w,s,t}. Każdy z 
aksjomatów wyznacza pewną klasę formuł specyfikacyjnych - elementów ję
zyka SPECIF, które uznaje się za d-poprawne. Natomiast pojedyncza reguła 
na podstawie pewnego zestawu przesłanek - są nimi d-poprawne formuły 
specyfikacyjne lub prawdziwe asercje języka ASSERT - pozwala rozstrzy
gać o poprawności pewnej formuły specyfikacyjnej będącej wnioskiem regu
ły. Zatem, jeśli interpretacja J jest ustalona, system PSd dowodze
nia d-poprawności programów można traktować jako czwórkę

PSd = (Trp SPECIF, Ad, Rd) de {p,w,s,t},

gdzie Ttj oznacza zbiór asercji prawdziwych w interpretacji J. Istot
ną cechą tak rozumianego systemu dowodzenia jest istnienie pewnego me
chanizmu pomocniczego (wyroczni), który pozwala rostrzygać o prawdziwo
ści dowolnej asercji języka ASSERT. Takie podejście, nazywane zabiegiem 
Cooka [>1]। pozwala skupić uwagę na samych zasadach tekstowej transfor
macji specyfikacji i pozostawić na boku cały aparat matematyki, który 
jest wykorzystany w konstrukcjach języka ASSERT i w badaniu ich prawdzi
wości. W dalszym ciągu przyjmuje się stałe założenie, że język ASSERT 
zawiera rachunek kwantyfikatorów i arytmetykę liczb całkowitych.

Ogólnie konstrukcja dowodu dla specyfikacji $ w systemie dowodze
nia PS polega na znalezieniu ciągu formuł , $g, ..., $n takiego, 
że

1) $n jest zadaną specyfikacją
2) dla i = 1. .n-1 i>d jest aksjomatem bądź wnioskiem jednej z re

guł zastosowanej do pewnego podciągu ciągu ^,*21 •••» $1-1’ ewentu
alnie uzupełnionego pewnymi asercjami ze zbioru Trj jako przesłankami 
tej reguły. Fakt, że specyfikacja i ma dowód w systemie PS będzie 
zapisywany w postaci

HPS * •

Systemy dowodzenia własności programów współbieżnych mają specyfi
czną cechę, powodującą że struktura dowodów odbiega od opisanej wyżej. 
Mianowicie wykorzystuje się, pochodzącą od Owickiej 07'13 , ideę rozbi
cia procesu dowodzenia na dwa etapy. Pierwszy etap - dowodzenia sekwen
cyjnego - polega na zbudowaniu oddzielnych dowodów poprawności dla pro
cesów składowych programu. Drugi etap - złożenia dowodów sekwencyjnych 



58

- polega na sprawdzeniu "zgodności” dowodów sekwencyjnych i w przypadku 
zachodzenia takiej "zgodności", złożeniu ich w jeden wspólny dowód po
prawności całego programu. Dowodząc poprawności pojedynczego procesu, 
nie można, bez znajomości zakresu współpracy z innymi procesami, roz
strzygnąć do końca, czy proces będzie działać poprawnie we wszystkich 
oczekiwanych okolicznościach. Dlatego dowody sekwencyjne pojedynczych 
procesów zawierają pewne "luki" wyrażające uzależnienie danego procesu 
od pozostałych procesów. "Luki" te są usuwane w drugim etapie dowodze
nia, podczas składania dowodów sekwencyjnych w jeden wspólny dowód. 
Składanie takie dokonuje się na podstawie odpowiedniej reguły równole
głego złożenia dowodów sekwencyjnych, która zwykle - w sensie logicz
nym - jest metaregułą.

Druga specyficzna cecha dowodzenia programów współbieżnych wiąże 
się z użyciem zmiennych pomocniczych. Zmienne pomocnicze, to takie 
zmienne, których obecność w programie nie zmienia przepływu sterowania 
oraz oryginalnego przepływu danych. Pojęcie zmiennych pomocniczych zo
stało wprowadzone przez Habermanna [79], a potem używane wielokrotnie, 
między innymi w systemach dowodzenia [8], [10], [47], [136], [137], 
[171], [172j. [173], [183], [199] • Także w niniejszej pracy używa się 
zmiennych pomocniczych. Będą nimi tzw. zmienne historyczne służące do 
zapamiętywania lokalnych historii oddziaływań w procesach. Na zmiennych 
tych będą wykonywane proste operacje, np. konkatenacji historii, testo
wanie elementu historii itp. Istotny jest fakt, że pojedyncze oddziały
wania, a także skończone ciągi oddziaływań można kodować liczbami całko
witymi [10], [12], [1953 • Zatem wprowadzenie tego typu obiektów wraz z 
dowolnie określonymi operacjami wykonanymi na nich nie rozszerza przyję
tego języka asercji ASSERT, gdyż zawiera on arytmetykę liczb całkowi
tych. Zmienne historyczne będą oznaczane symbolem x z ewentualnymi 
indeksami procesów. Ponadto będzie się wykorzystywać zmienne zegarowe, 
oznaczone symbolem r z ewentualnymi indeksami, służące do zapamiętywa
nia aktualnego stanu czasomierza procesu. Przyjmuje się założenie, że 
zmienne pomocnicze xit będą używane tylko w asercjach dowodu se
kwencyjnego danego procesu P^ (i=l..n). Innymi zmiennymi występujący
mi jako zmienne wolne w asercjach dowodu danego procesu są tylko zmien
ne lokalne tego procesu.

Z powodu wprowadzenia zmiennych pomocniczych rozszerzeniu ulega 
pojęcie stanu programu. Stanem s programu || PC^ będzie więc 
funkcja częściowa i=l..n

s. Varid U , ..., rn] U {xq, ....x n) • —-Val.

W tej formie zapisu uwypukla się fakt, że zmiennym historycznym 
przypisuje się jako wartości liczby całkowite, stanowiące kod ciągów od
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działywań przypisywanych tym zmiennym. Dla czytelności historie oddzia
ływań będą zapisywane w asercjach w postaci nie zakodowanej; s(x.£) bę
dzie formalnie traktowana jako liczbowa wartość kodu historii zapisanej 
w xr

Zbiór wszystkich rozszerzonych stanów będzie oznaczany przez Asta- 
tes.

Wprowadzenie zmiennych czasowych i rozszerzenie znaczenia stanu po
ciąga za sobą konieczność drobnej modyfikacji wprowadzonych poprzednio 
semantyk Sem^ d e {p,w,s,t}. Konieczność tej modyfikacji wypływa z 
przyjęcia roli, jaką mają odgrywać zmienne zegarowe: wartość zmiennej 
w procesie PC^ ma być w każdym momencie obliczenia równa wartości 
wskazywanej przez zegar cl Pt^. Jeśli s^) w dowolnej rozpatrywa
nej sytuacji <s,c> jest określone, to s(r^) = cCęlPC^). Sytuacje 
spełniające ten warunek będą nazywane sytuacjami prawidłowymi.

Definicja 4,2, Predykat PROP(<s,c>) jest prawdziwy w dowolnej in
terpretacji wtedy i tylko wtedy, gdy: jeżeli sCr^) jest określone, to 
s(t^) = c(cl PC^) dla i=1,...,n. ■

Stąd wyprowadza się następujące nowe semantyki pomocnicze:

AsempJPR]] (s) = {s' I (3c)(<PR,s,c > —— » < s ,c > a PROP(< s,c »)}, 

Asem^jfPR] (s) = Aseaip[[PR]| (s)u
{infinity I (3 c) (< PR, s, c > —- » infinity a

PR0P« s,c >))} ,

Asem3][PR] (s) = Asem^HPR]] (s) u
(abortion I (3 c) (< PR, s, c > —» abortion A 

PROP«s,c »)},

Asen^-JPR]! (s) = Asems|]rR]] (s)U
j^deadlock I (3 c) (<PR,s,c > —•-» deadlock A 

PROP«s,c»)}, 

oraz dla d 6 {p,w,s,t}

Asem. JpR]| ( [a]T) = U Asemd[[PRj (s) 
s e [aj j

Definicja 4.g. Interpretacja formuł specyfikacyjnych {a} PR {p} 
jest następująca:

^J.d {“I11* de {p.w.s.t}
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wtedy i tylko wtedy, gdy

Asem<i[PR]| ([a]j) ę [BJj. ,

Trzecia omawiana tu cecha systemów dowodzenia własności programów 
wynika z faktu, że obliczenia przebiegają w czasie rzeczywistyn. Klasa 
obliczeń programów współbieżnych nie uwzględniających czasu rzeczywiste, 
go jest szersza niż klasa obliczeń programów współbieżnych uwzględniają
cych upływ czasu rzeczywistego. Jest to spowodowane tym, że te wszyst
kie syntaktycznie skojarzone pary instrukcji komunikacji, które mogą ko
jarzyć się ze sobą dynamicznie podczas obliczeń programów nie uwzględ
niających upływu czasu, nie muszą się kojarzyć dynamicznie, gdy uwzględ
ni się jego upływ. Problem wyznaczenia zbioru obliczeń programu czasu 
rzeczywistego jest najtrudniejszym do rozwiązania zagadnieniem podczas 
dowodzenia własności programów. W celu uniknięcia, przynajmniej częścio
wo, tych problemów proponuje się tutaj, aby zamiast dokładnego wyznacza
nia takich zbiorów obliczeń wprowadzać i wyznaczać pewne ich nadzbiory. 
Efektem takiego zabiegu jest uproszczenie dowodów własności, kosztem 
osłabienia zupełności systemu dowodzenia własności. Sposób uproszczeń, 
o których jest tu mowa, może zależeć od konkretnego programu i własno
ści, których należy dowieść, jednak całe postępowanie musi przebiegać 
według określonego schematu.

Dlatego w dalszej części rozdziału wprowadza się, obok pojęcia sy
stemu dowodzenia własności, pojęcie schematu systemu dowodzenia własno
ści programów. O schemacie systemu będzie można dowieść, że jest on nie- 
sprzeczay i zupełny, podczas gdy o konkretnym systemie będzie można do
wieść tylko jego niesprzeczności.

Schemat systemu dowodzenia, podobnie jak system dowodzenia, będzie 
składać się z tego samego zbioru aksjomatów oraz reguł, natomiast różni
ca między nimi będzie dotyczyć postaci reguły równoległego składania do- 
wodów sekwencyjnych, a dokładniej postaci tzw. warunków zgodności.

4.5. Schemat systemu dowodzenia poprawności częściowej

4.5.1. Aksjomaty

Zbiór aksjomatów A$ schematu systemu dowodzenia poprawności czę
ściowej PSp zawiera aksjomaty:

A1. Aksjomat instrukcji zostaw

{a} skip {a} .

A2. Aksjomat instrukcji zerwij

{a} abort {false}.
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A3« Aksjomat instrukcji podstawienia
{a} x:=e {p} 

gdzie a jest postaci

(Vt) (ASSe Ct/durO => ? £e/x, t +t/r J).

A4. Aksjomat instrukcji odczytu zegara 

{a [r/x]} rei x{a) .

A5. Aksjomat zachowawczy
Jeżeli asercja p nie zawiera zmiennej wolnej modyfikowanej przez 

instrukcję elementarną AC, różną od instrukcji komunikacji, to

{a} AC {p}, 

gdzie a jest postaci

(Vt) (DACQt/dur2 [T+tA3),

zaś Dac jest predykatem opisującym czas realizacji instrukcji AC.
A6. Aksjomat instrukcji komunikacji

{a} CM {p}.
Zbiór instrukcji komunikacji rozszerza się przy tym o tzw. pustą 

instrukcję komunikacji oznaczoną symbolem nosyn. ■

Przedstawione aksjomaty mają następujące uzasadnienie.
Aksjomat A1 wyraża fakt, że efekt działania instrukcji skip 

jest pusty: nie modyfikuje ona zmiennych programu, a jej realizacja od
bywa się natychmiastowo.

Aksjomat A2 stwierdza, że wykonanie instrukcji abort przynosi 
efekt nieokreślony.

Aksjomat A3 jest uogólnieniem klasycznego aksjomatu dla instruk
cji podstawienia. Ponieważ w języku RTCSP uwzględnia się upływ czasu 
podczas wykonywania instrukcji, zatem efekt ten wyraża się w zmianie 
wartości zmiennych czasowych występujących w asercjach. Uzasadnienie po
staci aksjomatu wynika z następujących rozważań. Należy przypomnieć, że 
każdy elementarny krok obliczeniowy jest wykonywany w skończonym odcin
ku czasu. Zatem dla ustalonego stanu s zbiór

{t| [ASSe[t/durj]]s = tt}

jest również skończony. Niech t^ , ..., tN będą wszystkimi elementami 
tego zbioru. Jeżeli instrukcja x:=e rozpoczyna swą realizację w sytu
acji <s,c>, to efekt jej działania można wyrazić równoważnie przez in
strukcję Dijkstry [44]
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if/c,\ □ true—► x:=e: r:=T+t< fi
? 1=1...N------ 1 —

Oznaczenie lf<s> ••• XI podkreśla fakt, że postać instrukcji zależy 
od wartości stanu s w początkowej sytuacji <s,c>. Z definicji zmien
nej pomocniczej t zachodzi równość s(t) = c(cl x:=e). Zawartością in
strukcji są ciągi zwykłych instrukcji podstawienia, z których realiza
cją nie wiąże się pojęcie upływu czasu. Instrukcja wybierając niedeter- 
ministycznie jedną z alternatyw, prawidłowo modeluje upływ czasu pod
czas wykonywania instrukcji podstawienia. Łatwo stwierdzić, że zgodnie 
z podanymi przez Dijkstrę zasadami obliczania najsłabszych warunków 
wstępnych, dla danej asercji końcowej 0, najsłabszy warunek wstępny 
ma postać

(Vi=l...N) p [ę/x, T+t^r],

przy czym t^ są takie, że []ASSe Eti/durJ]]s = tt, co dla dowolnego s 
jest równoważne z formułą

(Vt)(ASSeLt/durJ ^=>3 [e/x, r+tAJ).

Aksjomat AA nie wymaga odrębnego uzasadnienia: wynika on bezpo
średnio stąd, że instrukcja rcl x odczytując stan zegara, realizuje 
się natychmiastowo.

Aksjomat A5, stanowiąc szczególną postać aksjomatu AJ, jest 
oczywisty: jeżeli instrukcja AC nie modyfikuje żadnej ze zmiennych 
wolnych swej asercji końcowej, to - będąc instrukcją wykonywaną w poje
dynczym kroku obliczeniowym, różną od instrukcji komunikacji - może tyl
ko wpłynąć na uwzględnienie upływu czasu. Powodem wprowadzenia tego 
aksjomatu jest konieczność użycia w dalej przedstawionych regułach wnio
skowania pewnych instrukcji pomocniczych, których jedynym efektem dzia
łania jest tylko upływ czasu. Instrukcjami tymi będą:

test (IP), test (DO), test (TH), 

wait (t), later (t).

Czas trwania tych instrukcji wyznaczają odpowiednio predykaty:

TESTIp, TESTpo, TESTTH, 

WAITt, LATERt, 

gdzie LATERt <=bdur = t+1, dla dowolnego stanu s.
Aksjomat A6, jako wyizolowany obiekt, może budzić zdumienie, 

gdyż dopuszcza całkowicie dowolne przekształcenie sytuacji początkowej, 
przed wykonaniem instrukcji komunikacji CM, w sytuację końcową. Ta
kiej dowolności jednak nie będzie, gdyż aksjomat zawiera świadomie pozo-
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stawioną "lukę", kcóx'ą wypełni reguła kojarząca dowody sekwencyjne dla 
pojedynczych procesów we wspólny dowód dla całego programu.

Dołączenie do zbioru instrukcji komunikacyjnych pustej instrukcji 
komunikacyjnej nosyn wynika z konieczności jej użycia w regule wnio
skowania związanej z czasowo uwarunkowanymi instrukcjami komunikacyjny
mi. Zakłada się, że instrukcja nosyn realizuje się natychmiastowo i 
nie modyfikuje zmiennych programu (podobnie jak instrukcja skip). Jedy
nym efektem jej .ykonania będzie modyfikacja pomocniczej zmiennej histo
rycznej procesu, w którym jest wykonywana. Modyfikacja ta będzie pole
gać na zarejestrowaniu oddziaływania symbolizującego brak zsynchronizo
wania się danego procesu z innym procesem.

4.3.2. Reguły

Zbiór reguł R^ schematu systemu dowodzenia PSp zawiera następu
jące reguły:

R1. Reguła złożenia sekwencyjnego instrukcji
■M AC1_{p} . (pW

{a}AC1j AC2 {y}

R2. Reguła instrukcji alternatywy

{a Abj } test (IF); A^ {p} (i=1,... ,n)

{“) i=iQ n bt—-ACi end {p}

R3. Reguła instrukcji iteracji

{a AbJ test (DO); AC^ {a}(i=1,...,n),

{a A 1 BOOL (DO)} test (DO) {p}

{“} do [] b±—»-AC. end {p}
j=1...n

R4. Reguła czasowo-uwarunkowanej instrukcji komunikacji 

(a AbJ test (TH); wait (v); CHI^; A^ {p} (i=1,...,n), 

{a ABOOL(TH)} test (TH); later (▼); nosyn; AC{p} 

{a} th v wt n b.; CM. —»-AC. It AC end {p} 
i=1...n Ł

RS. Reguła konsekwencji 

g {«1} AC {P^ » P1 =>P 

{a} AC {p}
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R6. Reguła zastąpienia

{a} PR {p}, tr e Term, x £ FV(PR) u FV(3), x e FV(a) 

{a[tr/x]} 3? {p}

R7. Reguła złożenia równoległego

Dowody {aj PC^ {3^} są zgodne dla i=1..n.
{X, A ... Aa } i] PC {B A ... A 3 }

i =1.. .n

Reguła R1 ma znaną postać: jak w przypadku programowania sekwen
cyjnego przyjmuje się, że sytuacja wynikowa po zakończeniu instrukcji 
AC1 staje się sytuacją początkową przed wykonaniem instrukcji AC2.

Reguła R2 mówi, że obliczenie wartości wyrażeń logicznych wymaga 
upływu pewnego odcinka czasu, co dodatkowo wyraża pomocnicza instrukcja 
test (IF), której odpowiada predykat TEST^y. Instrukcja ta poprzedza 
wykonanie każdej instrukcji alternatywnej AC^.

W regule RJ także występuje instrukcja pomocnicza test (DO), 
poprzedzająca wykonanie każdej z alternatyw AC^, a także poprzedza 
ona zakończenie instrukcji DO. W stosunku do reguły dla instrukcji 
iteracji, wykonywanej bez uwzględniania upływu czasu rzeczywistego, wy
stępuje nowa przesłanka

{aAIBOOL (DO)} test (DO) {3} 

która podkreśla fakt, że ostatni krok obliczeniowy, pomimo braku modyfi
kacji zmiennych programowych, powoduje pewne opóźnienie czasowe.

Reguła R4 przypomina swym kształtem regułę instrukcji alternaty
wy. Przesłanki w pierwszym wierszu odpowiadają tym przypadkom, w któ
rych, w ciągu zadanego odcinka czasu przeterminowania, następuje oddzia
ływanie procesu zawierającego instrukcję TH z innym procesem. W prze
słankach tych występują dwie pomocnicze instrukcje, z których pierwsza 
- test (TH) - symuluje upływ czasu podczas obliczenia wyrażeń logicz
nych, druga zaś - wait (v) - symuluje upływ czasu podczas oczekiwania 
na skojarzenie z pewnym procesem. Przesłanka w drugim wierszu odpowiada 
brakowi oddziaływań danego procesu z innymi procesami. Występująca tu 
instrukcja pomocnicza later (v) modeluje upływ odcinka czasu o długo
ści v. Natomiast pusta instrukcja komunikacyjna nosyn będzie wyko
rzystywana przy kojarzeniu dowodów sekwencyjnych. Można ją tu traktować 
jako instrukcję symbolizującą zajście oddziaływania w procesie, polega
jącego na braku zsynchronizowania się danego procesu z jakimkolwiek in
nym procesem.

Reguła R5 ma znaną postać. Dwie implikacje zawarte w zbiorze jej 
przesłanek reprezentują zewnętrzny, w stosunku do systemu dowodzenia, 
mechanizm wyrokujący c ich prawdziwości.
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Reguła zastąpienia R6 ma prosty intuicyjny sens: jeżeli x jest 
zmienną,która nie występuje ani w programie, ani w asercji końcowej, to 
zastąpienie tej zmiennej w asercji a zmienną o innej nazwie - lub 
ogólnie zastąpienie dowolnym termem tr e Term - nie wprowadza zmiany 
zbioru stanów wyznaczanych przez asercję początkową.

Reguła R7 podaje zasady składania dowodów sekwencyjnych dla pro
cesów w jeden wspólny dowód dla całego programu. Wykorzystywane w niej 
pojęcie zgodności dowodów sekwencyjnych wymaga oddzielnego omówienia.

4.3. J. Zgodność dowodów sekwencyjnych

Zgodność dowodów sekwencyjnych polega na zachowaniu odpowiednich 
warunków przez asercje poprzedzające i następujące po instrukcjach komu
nikacji, które występują w tych dowodach. Chodzi zatem o instrukcje ko
munikacji, które zawierają teksty poszczególnych procesów, a także o pu
ste instrukcje komunikacyjne wprowadzone do dowodów jako obiekty pomoc
nicze .

Dowody sekwencyjne będą zgodne, jeżeli dla każdej syntaktycznie 
skojarzonej pary instrukcji komunikacji będzie spełniony tzw. warunek 
skojarzenia, a dla każdej pustej instrukcji komunikacyjnej - tzw. waru
nek przeterminowania.

W dalszym ciągu przez pojęcie instrukcji będzie rozumiany dowolny 
element zbioru

Ccm U Com U Acm

gdzieś Acm = {test (AC) I AC € Cif u Cdo u Cth } u 
{wait (v) I v € Int } U 
{later (v) | v e Int } U [nosyn }

Jeżeli AC jest dowolną instrukcją, to przez pre(AC) oraz post(AC) 
będą oznaczane asercje, które występują w dowodach sekwencyjnych bezpo
średnio przed i po danej instrukcji AC.

Jeżeli CM jest instrukcją wejścia/wyjścia, w jednym procesie, to 
syntaktycznie skojarzoną z nią instrukcję wejścia/wyjścia w drugim pro
cesie będzie oznaczać się przez CT.

Warunek skojarzenia
Warunek skojarzenia ma opisywać związek między dowolną parą CM,"Cn 

syntaktycznie skojarzonych instrukcji wejścia/wyjścia. Należy zazna
czyć, że wykonanie takiej pary może nastąpić tylko wtedy, gdy sterowa
nie w obu procesach osiągnie w pewnej chwili (tej samej dla zegarów obu 
procesów) instrukcje CM, Ht. Należy też dodać, że jeżeli sterowanie 
osiągnie takie położenie, to dotychczas zaobserwowane lokalnie w obu 
procesach historie oddziaływań są zgodne w sensie definicji 3.16. Rów
nież bezpośrednio po wykonaniu pary instrukcji CM, ĆM czasomierze obu 
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procesów będą wskazywać tę samą chwilę, nowe zaś lokalne historie od
działywań pozostaną zgodne.

Zatem bezpośrednio przed i bezpośrednio po wykonaniu pary instruk
cji CM w procesie P i skojarzonej z nią syntaktycznie instrukcji "CM 
w procesie Q będzie prawdziwy predykat

inv (P,Q) <—> ip - A = x gp

gdzie Tp, tą są pomocniczymi zmiennymi czasowymi procesów P, Q; 
jest podciągiem ciągu Xp złożonym ze wszystkich tych elementów X 
zmiennej historycznej Xp» dla których X »part = natomiat x$p 
jest otrzymywane z podciągu X$p w taki sposób, że każdy jego ele
ment X1 jest zastąpiony oddziaływaniem komplementarnym X.

Predykat inv(P,Q) będzie nazywany niezmiennikiem skojarzeń proce
sów P, Q.

Załóżmy, że dana jest pewna reguła, która dla danego programu
PR = || PCj i założonych warunków początkowych pre(PC.) (i =1—• i • • • *
=1,...,n) rozstrzyga, czy istnieje obliczenie programu PR takie, że 
syntaktycznie skojarzone instrukcje CM, CM kojarzą się dynamicznie w 
stanie s. Niech reguła ta będzie wyrażona w postaci asercji

possmatching (CM,CH),

która dla danego stanu s przyjmuje wartość prawdziwą wtedy i tylko 
wtedy, gdy takie obliczenie istnieje, Wtedy między asercjami początkowy
mi i końcowymi instrukcjami CM, TB powinien zachodzić następujący wa
runek skojarzenia:

Definicja 4.4. Para syntaktycznie skojarzonych instrukcji wejścia 
/wyjścia

CM = P!W(e), CM = Q?W(x)

spełnia warunek skojarzenia, jeżeli zachodzi formuła:

pre(CM) Apre(ĆM)Ainv(P,Q)Apossmatching (CM,ĆM)

=> (Vt) (SEND Ct/dur J =>

((pOSt(CM) ApOSt(CM) Ainv(P,Q)) [Jp+tAp, Tę+tAąJ) 

XpAX/Xp, /XqJ) *

gdzie

X = (Q,P,W,!,e,Tp),

X = (P,Q,W,?,e,1q)>

zaś symbol n oznacza tu i dalej konkatenację ciągów. a
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Podana definicja warunku skojarzenia ma następujące uzasadnienie. 
Realizacja pary syntaktycznie skojarzonych instrukcji CM,ĆM w stanie 
początkowym s jest w efekcie równoważna z sekwencyjnym wykonaniem na
stępujących instrukcji podstawienia:

1. x:=e

przy czym x jest zmienną procesu P, natomiast e wyrażeniem w proce
sie Q:

2. Xp:—Xp n X

XQ:=XQnX

gdzie: X = (Q,P,W,! ,v,Tp), X = (P,Q,W,?,v,rQ) i oczywiście v = [e^.

J. xp:= Tp+t,

TQ,a TQ+t

gdzie t oznacza czas realizacji, oczywiście HSENDe(t)Jfl = tt.
Miech post(CM) w procesie Q oraz post(CM) w procesie P bę

dą asercjami, które mają być prawdziwe po zakończeniu pary skojarzonych 
instrukcji. Zatem asercję

post(CM) A post(ĆM) Ainv(P,Q)

można uważać za warunek końcowy dla podanego wyżej zestawu instrukcji 
podstawienia.. Ze znanego aksjomatu dla instrukcji podstawienia (nie uwa
runkowanej czasowo) [44] wynika, że

((poSt(CM) Ap0St(S) Ainv(P,Q)) [rp+tAp, TQ+t/TQ])
-t r x

[e/x, xpr>x XQnX/xQ]

jest asercją, która powinna być spełniona w momencie rozpoczęcia reali
zacji instrukcji. Asercja ta powinna być, oczywiście, prawdziwa dla do
wolnego t spełniającego warunek [SENDe[t/dur]]a = tt, czyli zacho
dzi asercja A:

(Vt)(SENDe Lt/dur] => ((post(CM) Apost(CM) Ainv(P,Q)) 

[Tp+tAp, Tą+t/tą]) [e/x, Xpr,x Ąp, XQnX/xQ)] 

określająca zbiór wszystkich sytuacji początkowych, które prowadzą do 
pożądanych sytuacji końcowych. Ponieważ z założenia początkowe sytuacje, 
jakie zachodzą przed rozpoczęciem skojarzonych instrukcji, określa aser
cja B:

pre(CM)Apre(CM) Ainv(P,Q) A possmatching (CM,CM)

więc musi zachodzić implikacja B => A, czego właśnie wymaga defini
cja 4.4.
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Warunek przeterminowania
Warunek przeterminowania opisuje związek jaki zachodzi pomiędzy po

czątkową i końcową asercją pustej instrukcji komunikacyjnej umieszczo
nej w dowodzie każdej czasowo uwarunkowane3 instrukcji komunikacji TH 
postaci

th V wt g b^CM* —*-AC£ It AC end

Asercja pre(nosyn) określa zbiór tych stanów, które byłyby osiągnięte, 
w prccesie P zawierającym instrukcję TH, gdyby proces P osiągał 
instrukcję nosyn. Osiągnięcie tej instrukcji jest uwarunkowane tym, 
aby w odcinku czasu przeterminowania nie zachodziła komunikacja procesu 
P z żadnym innym procesem. Uwarunkowanie to powinna opisywać inna aser
cja. Niech timeout (TH) będzie asercją określającą zbiór tych stanów, 
dla których jest możliwe, że nastąpi upływ odcinka przeterminowania - 
dokładniej: timeout (TG)(s) = tt winno oznaczać, że istnieją takie ob
liczenia programu, że proces P osiąga instrukcję nosyn w stanie s. 
Jeżeli timeout (TH) ma taką własność, to postać warunku przeterminowa
nia jest następująca.

Definicja 4.$, Pusta instrukcja komunikacyjna nosyn umieszczona 
w dowodzie instrukcji TH

th v wt n b.; CM. —AC. It AC end 
i=lV..n 11 1

wchodzącej w skład procesu P, spełnia warunek przeterminowania, jeże
li jest prawdziwa implikacja 

pre(nos^n)Atimeout(TH) post (nosyn) [Xp n A /x p]

gdzie A = (P,Ty) jest oddziaływaniem oznaczającym upływ czasu przeter.
minowania.

4.3.4. Uwagi o nie interferencji dowodów sekwencyjnych

Konstrukcja dowodu sekwencyjnego dla pojedynczego procesu, w spo
sób niezależny od treści pozostałych procesów, oznacza przyjęcie założe
nia, że realizacja pozostałych procesów nie modyfikuje wartości zmien
nych lokalnych danego procesu - z wyjątkiem tych sytuacji, w których za
chodzi wymiana komunikatów przez wykonanie instrukcji komunikacji - 
oraz nie zmienia prawdziwości asercji występujących w dowodzie. Założe
nie to znajduje formalne odbicie w pojęciu nieinterferencji dowodów se
kwencyjnych. Pojęcie to zostało wprowadzone przez Owicką [1?1], do języ
ków zaś klasy CSP było zaadaptowane przez Levina [136] .
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Niech a będzie asercją użytą w dowodzie sekwencyjnym procesu P, 
natomiast AC niech będzie dowolną instrukcją, różną od instrukcji ko
munikacji, w procesie Q. Fakt, że instrukcja AC nie ma wpływu na 
prawdziwość a oznacza, że powinna być prawdziwa specyfikacja

{a Apre(AC)} AC {a} 

gdzie pre(AC) jest asercją stojącą przed AC w dowodzie sekwencyjnym 
procesu Q.

Gdy dana jest para syntaktycznie skojarzonych instrukcji komunika
cji AC = R!W(e) i AC = Q?W(x), powinna zachodzić asercja

(a Apre(AC) Apre(AC) Ainv(R,Q)) ~(Vt)(SENDe[t/dur]

(inv(R,Q) A a [e/x, r^+t/r^, tR+tAR, X x A q» X r n */xr3)

Postać tej asercji wynika z warunku skojarzenia, gdy zamiast 
post(AC) Apost(AT) zostanie podstawiona asercja a, od której wymaga 
się, aby pozostała prawdziwa po wykonaniu pary AC,AC.

Jeśli dowody sekwencyjne spełniają dwa wyżej podane warunki, mówi 
się o ich nieinterferencji.

Pojęcie nieinterferencji jest ważne wówczas, gdy w dowodach używa 
się zmiennych pomocniczych. Jak stwierdzono w podrozdz. 4.2, jedynymi 
zmiennymi pomocniczymi są zmienne historyczne oraz zmienne zegaro
we Tp. Przyjmuje się założenie, że w dowodzie procesu P używa się 
wyłącznie zmiennych historycznych i czasowych danego procesu P. Ponad
to zakłada się, że innymi zmiennymi używanymi w asercjach dotyczących 
danego procesu są tylko zmienne lokalne tego procesu.,

Z tak przyjętych ustaleń wynika, że budowane dowody sekwencyjne 
nie interferują ze sobą, w związku z czym nie zachodzi dodatkowa konie
czność sprawdzania warunków nieinterferencji.

4.3.5. Przykłady

Dla ilustracji dowodu poprawności częściowej, a zwłaszcza proble
mów wynikających z konieczności sprawdzenia zgodności dowodów sekwencyj
nych, rozpatruje się następujący elementarnie prosty program złożony z 
dwóch procesów:

P: th Tl wt Q!W(x) —^x:=1 
It x:=2 

end
II

Q: W;
th T2 wt P?W(y) —*-skip

It y :=2 
end
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Środowisko wykonawcze programu definiuje następujący zbiór predyka
tów:

ASS (d) 1 < d <2

EESTTH(d) <—> O < d <1

SEND(d) <=> 1 < d < 2

dla dowolnych e e Exp, TH e Cth, s e States.
Niech

x = O A Tp = a A x P = ( ) 

oraz

tq = b A <q = < )

będą początkowymi asercjami dla procesów P, Q.
oznacza, że historie Xp, Xq są puste.

Przyjmując różne wartości dla stałych a, b 

X p = ( ) oraz X q = ( ) 

oraz Tl, T2, można
otrzymać różne obliczenia procesów. Możliwe są tu przypadki:

1) pomiędzy P i Q skojarzenie dynamiczne zawsze zachodzi,
2) może (ale nie musi) zajść,
5) nigdy nie zachodzi.

Łatwo przekonać się, że np. przypadki te zachodzą odpowiednio dla nastę
pujących zestawów wartości stałych:

1) a = O, b = 5, Tl = 8, T2 = 5,
2) a = O, b = 9, Tl = 8, T2 = 5,
3) a = O, b = 10, Tl = 8, T2 = 5.

Poniżej przedstawia się dowody programu odpowiadające tym zestawom.

Przypadek 1

Dowody sekwencyjne

P: {x=0 A Tp=0 A Xp=( )} 
th 8 wait

{x=0 A O <Tp < 9 A Xp=( )}
Q|W(X) —-
{x=0 (Bt1)(1Ct1<2 A1<Tp<11 A Xp*(P,Q,W, ! ,0,Tp-) ) 
x:=1

{x=1 A (3^ )Ot2)(1 <<2 A l <t2<2 A 2 <Tp<i3A

Xp=(P,Q,W,l,O,tp-t1-t2))} 
later

{x=0 A 9 <Ty<10 Axp=( )} 
nosyn {false}
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x:=2
{false } 

end
{x=1 A(3t1)(3^)(1<t1<2 Al <t2<2 A 2 <Tp<15A 

yj^CP.ą.W.I.O.Tp-^-tg))}

Q: {tq=5 A Xq=( )}
th 5 wait

{5$tq <11 A xQ=( )}
P?W(y) —-

{y=0 A(3t1)(1<t1<2 a 6 <Tq<13 a XQ=(Q.P,Q,?,O,TQ-tr))} 
skip
(y^AGtpd <^<2 A 6 <Tq<1? A xQ=(Q,P,W,?,O,TQ-t1))} 

later
{11 <tq<12 atq=( )}
nosyn {false}

y:=2
{false}

end
{ysDA^HUt^ A 6 <tq<13 a xq=(Q,P,W,?,0,))}

Warunek skojarzenia
Niech

pre <=^pre(Q!W(x)) Apre(P?W(y)) Ainv(P,Q), 
post<zz^ post(Q!W(x)) A post(P?W(y)) Ainv(P,Q) 

czyli

pre c=>x=O A5<rp<9 AXp=( ) A xQ=( ) A tp= Tq »
postem x=0 A y=0 A (3t1)(1<t1<2 AKTp<11A

Xp=(P,Q,W,!,O,rp-t1 )) A 0t1)(1<t1$2 A6 <tq<13A

XQ=(Q,P,W,?,Q,TQ-t1)) A Tp =TQ .

Prawa strona implikacji w warunku skojarzenia ma postać:

(Vt)(1 <t<2 => post [jp+t/Tp, Tą+tAąDfr/y, XpnA/Xp.

gdzie: X = (P,Q,W,! ,x,Tp).
Po dokonaniu potrzebnych przekształceń otrzymuje się:

(post [jp+lA p, Tą^Aę]) Qx/y, Ąp, y QnX/xą] A

(post &p+2Ap, Tq+2Aq]) [x/y, xpnX/xp, XqhX/xqJ<=>

x=O A (3^)0 <^<2 AQ<Tp<10 A Xp=(P,Q,W,!,0,Tp-t1+1))A
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AJ<tq<12 AxQ=(Q,P,W,?,0,TQ-tl+1)) A

(3^)0 <^<2 A-KTy^g Axp=(P,Q,W,!,0,Tp-tl+2)) A 

(3^)0^^ <2 A4<tq<11 AxQ=(Q,P,W,?,0,TQ-t1+2)) A

x=0 A0<Tp<9 Axp= ( )A5<tq^11 Ax^( ) Arp = tq <=>pre.

Ponieważ, jak łatwo zauważyć, bezpośrednio z semantyki programu

possmatching (Q!W(x), P?W(y)) <=r> x=0 Ax =( ) /\x =( )A

Xp~ A

zachodzi więc również warunek skojarzenia

possmatching (Q!W(x), P?W(y)) A pre ----> pre.

Warunek przeterminowania
Warunek przeterminowania jest, oczywiście, spełniony, gdyż, jak wy

nika z semantyki programu, aśercja

timeout (TH1) <=z> timeout (TB2) <=> false,

gdzie TH1, TH2 są czasowo uwarunkowanymi instrukcjami komunikacji w
procesach P, Q.

Przypadek 2

Dowody sekwencyjne

P: {x=0 A ^=o A Xp=( )}

th 8 wait
{x=0 AO $ip $9 A Xp=( )}

Q!W(x) —

{x=0 A (3^)0 <^<2 A1<rp<11 AXp=(P,Q,W,!,O,Xp-t1))}

x:=1

{x=1 A (3^ )(3t2)(1 <2 A Kt2«2 A2 <rp<13A

Xp=(P,Q,W,!łOjTp—t^ —tg)|

later

{x=0 A 9 A Xp=( )}

nosyn

{x=0 A9^p«S10 AXp=(P,Tp)}

x:=2
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{x=2 A(3t1)0^t1<2 A 10 <Tp<12 A xp=(P,Tp-t1))}

end
{x=1 A (3t1)(3t2)0<t1<2 A1<^C2 A2<Tp<13 AXp=(P,Q,W,i,T- 

-^-tg)) V x=2 A (3^)0 <2 A10CtpC12 A Xp=(P,Tj-t^))}

Qs{ tq=9 a xq=( )}

th 5 wait
{9<tq<15 A Xq=( )}

P?W(y) —>-
{y=0 A (3^)0 0^2 A1O«TQ<17 A x Q=(Q,P,W,?,0,rQ-t1))} 

skip
{y=0 A (3^)0 ^<2 A1O<TQ<17 a x ^(Q,P,W, ?,0, TQ-t1 ))} 

later
{15^TQ<16 Axq=( )}

nosyn
{15<tq<16 A xq=(Q,tq)}

y:=2
{y=2 A 0^)0 <^<2 A16<tq<18 A xQ=(Q»TQ-t1) )|

end
{y=0 AS^JCU^^ A10$tq<17 A xQ=(Q,P,W,?»0,TQ-t1) V
y=2 A (3^)0 <^^2 A16«tq<18 A xQ=(Q,TQ-t1) )}

Warunek skojarzenia
Przyjmując oznaczenia pre» post jak dla przypadku 1, otrzymujemy 

ciąg przekształceń!
05^)0 €t<2 => post &p+t/Tp, Tę+t/Tą]) Lx/y, Xp, X/xp,

x=0 A (3^)0 <^<2 A0$rp^10 Axp=(P,Q,W»!.0,Tp-t1+1)) A 

(3^)0 <^^2 A-l<Tp$9 A Xp=(P,Q,W,!,0,Tp-t1+2)) A 

(3^)0 <t^2 A9<tq<17 a xQ=(Q,P,W,?,0,TQ-t1+1)) A 

(3t1)0<t1«2 A8<tq<16 AxQ=(Q,P,W,?,0,lQ-t1+2)) A

TP = TQ
x=O A 0<xp<9 A xp= ( ) A 9 A xq=( ) A pre.
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Oznacza to, że warunek skojarzenia jest spełniony, gdyż

possmatching (Q!W(x), P?W(y ) ) <=> x=0 A X =( ) A Xn=( )a 
P x

TP = \ = 9

Warunek przeterminowania
Należy zauważyć, że

timeout (Taj)<=>9 <tp ^10 A x=0 AXp=( ) 

oraz
timeout (THg) 15 < tą < 16 A Xq=( ). 

Dla procesu P

pre(nosyn) A timeout (TH1)ć=> x=0 A 9 < tp < 10 A Xp=( ) 
oraz

post(nosyn) [xg(F,tp)Ap] <=> x=0 A 9 < Tp < 10 AXp=( ).

Zatem prawdziwa jest implikacja

pre(nosyn) A timeout (TH1)=> post(nosyn) [Xg(P,tp)/xp] . 

Podobna implikacja zachodzi także dla procesu Q, co oznacza, że waru
nek przeterminowania jest spełniony.

Przypadek 3

Dowody sekwencyjne

P: {x=0 A Tp=o AXp=( )} 

th 8 wait

{x=0 Ao<xp<y A Xp=( )}

Q!W(x)—»
{falsej 

x:=1 
{false} 

later
{x=0 A 9«rp<10 A Xp=( )} 

no syn

{x=0 A9<Tp<lO AXp=(p,rp)} 

xs=2

{x=2 Aio<rp^12 A A a p=(p, ) )}

end

(x=2 Aio<rp<12 A (3^ KKt.^ 2 A y (P.t^ ))}
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q: {tq=1OAXq=( )}

th 5 wait
{10$tqC16 AXq=( )}

P?W(y) —-
{false} 
skip

{false}
later

{16«tq$17 a xq=( )} 

no syn
{16^tq^17 Axq=(Q,Tq)}

y:=2
{y=2 A17<Tq<19 A (3^)0 <^<2 AxQ=(Q,TQ-t1))} 

end
{y=2 a A(3t1)(ut1<2 A xQ=(Q,xQ-t1))}

Warunek skojarzenia 
Łatwo zauważyć, że

possmatching (Q!W(x), P?W(y))false

z czego natychmiast wynika prawdziwość warunku skojarzenia. Warto też 
zauważyć, że w tym przypadku także asercja pre, określona dla przy
padku 1, jest również tożsamościowe fałszywa

pre <=> x=O AO«tp^9 A xp=( ) A10$tq<16 AXq=( )a 

Tp=TQ < —> false.

Warunek przeterminowania
Z semantyki procesów wynika, że

timeout (TH1)<=> 9<rp^10 A x=O A Xp=( )

oraz

timeout (TH2) <=> 16<zp<17 AXq=( ),

co, podobnie jak. w przypadku 2, prowadzi do stwierdzenia, że warunek 
przeterminowania jest spełniony.

Na podstawie analizy przedstawionych przypadków można przedstawić 
dowód poprawności programu przy założeniu dowolnych wartości stałych a, 
b. Postać dowodów sekwencyjnych będzie następująca:
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P: {x=0 A tp=a AXp=( )} 

th 8 wait

{x=0 Aa<TpCa+9 A Xp=( )}

QJW(x) —

{(allowedl A(Bt1)(1<t1<2 A a+Kr p< a+11 A 

K^CP^.W.I.O.Tp-^))} 

xs=1

{allowedl A Gt^ )(3t2)(1< t^< 2 AKt2^2 A a+2a+13 A 

Q»W 1 ! ,0, Tp—t^ -tg ) ) }

latar

(x=O Aa+9<tp^a+10 A Xp=( )}

nosyn

{allowed2 Aa+9<Tp<a+10 A Xp=(p,rp)}

x:=2

{allowed2 A a+10<tp<a+12 AQt1)(1<t>)<2 A x p=(P, )}

end

{allowedl Aa+2< tp< a+13 A(3^ )(3t2)(1<t1<2 A i <t2<2 A 

Xp=(-P»Q»*» ItO.Tp-t^-tg)) V allowed2 A a+10<Tp <a+12 A 

Ot^tgJCKt^P Ai<t2$2 A Xp=(P,Tp-t1-t2))}

Q: {iQ=b aXq=( )} 

th 5 wait
{b^rQ<b+6 aXq=( )}

P?W(y) —►-

{allowedl A (3t1)(1<t1«2 A b+1 < Tę<b+8 AX =(Q,P,Q, ?,0, rQ-

-t^)} 
skip

{allowedl A (3^ )(1< ^<2 Ab+1 <TQ<b+8 A Xq=(Q,P,Q,?,O,tq-

-t^)}

later
{b+6 <TQ^b+? AXq=( )}

nosyn
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{allowed2 Ab+6«T^<b+7 AXq=(Q,tq)}

y:=2

{allowed2 Ay=2 Ab+7<rQ<b+9 AGt.j)(1 <^<2 A^Cą.t^ ))} 

end

{allowedl Ab+1^Tp<b+8 A G^Jd <^<2 ^Xq=(Q, Tą-t^)) V

allowed2 Ay=2 Ab+7^r^^b+9 AGt^ )d 2 AXQ=(Q,TQ-t1))} 

gdzie dodatkowe asercje allowedl, allowed2 są zdefiniowane następują
co:

allowedl <=> max (a,b) < min (a+9, b+6),
allowed2 <=> max (a,b) > min (a+8, b+5).

Łatwo sprawdzić, że po przyjęciu wartości a, b ustalonych dla analizo
wanych przypadków otrzymuje się poprzednio otrzymane dowody.

Kolejny przykład ma zwrócić uwagę na sytuacje, w których mimo praw
dziwości asercji typu

pre(CM) Apre(CM) A inv(P,Q)

skojarzenie dynamiczne pomiędzy CM, CM zajść nie może.
Niech będzie dany następujący program złożony z trzech procesów

PI:: x:=O, y:=1j
th 3 wt P2!W(x) —«- skip 

□ P3!U(y) —skip
It skip end

II
P2:: Wj

u: =1; v: =0 j
th 3 wt P1?W(u) —- skip

O P3?W(v) —»- skip
It skip end

II
P3:: U;

th 6 wt P1?U(z) —- skip
□ P2?W(1) —- skip

It z:=0 end

Przyjmując dla poszczególnych procesów warunki początkowe postaci

pre (pp^n^Tj, = O (i = 1,2,3)

i zakładając środowisko wykonawcze takie jak w poprzednim przykładzie, 
łatwo można obliczyć, że
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pre (P2!W(x)) <=> pre (P3!U(y))<=>x=0 Ay=1 A2<t < 8,

pre (PI !W(u)) <=> pre (P5?W(v)) <=> u=1 A v=0 A2Ctj 
P2 < 8,

pre (PI ?U(z)) <=> pre (F2!W(1)) <=> O <5 
P3

Dla każdej z trzech skojarzonych syntaktycznie par istnieją takie 
stany, że asercje poprzednio wymienionego typu są prawdziwe. Jednak, 
jak wynika z semantyki procesów, skojarzenie dynamiczne pomiędzy 
P2!W(x) a P1?W(u) niegdy nie nastąpi. Zachodzą bowiem asercje

possmatching (P21W(x), Pi?W(u)) <—> false,

possmatching (PJ!U(y), P1?U(z)) <—> x=0 Ay=1 AR^^^ 5, 

possmatching (P3?W(v), P2 !W(1)) <—> u=1 Ay=O A2 <XygC5.

4.4, Systemy dowodzenia poprawności częściowej

Konkretny system dowodzenia poprawności częściowej PSy wymaga, 
zgodnie z ustaleniami w podrozdz. 4.2, 4.3, przedstawienia analitycz
nej postaci asercji będących odpowiednikami asercji possmatching oraz 
timeout, używanych w dowodzeniu warunków zgodności. Konkretny system 
dowodzenia będzie zatem składać się ze zbioru aksjomatów A1-A6, reguł 
R1-R7 oraz asercji pmatching i tout zdefiniowanych w taki sposób, 
że dla dowolnego programu, dowolnych warunków początkowych oraz dla 
każdej pary skojarzonych syntaktycznie w tym programie instrukcji komu
nikacji CM, CM zachodzi implikacja

possmatching (CM,CM) =>pmatching (CM,CM) 

a dla dowolnej, czasowo uwarunkowanej, instrukcji komunikacji TH za
chodzi implikacja

timeout (TH) =>tout (TH).

Takie określenie konkretnego systemu dowodzenia umożliwia wprowadzanie 
i stosowanie różnych systemów, a także umożliwia porównywanie systemów.

Jeżeli PSy!, PSy2 są dwoma systemami, to PS^I będzie lepszym 
niż PSy2 wtedy, gdy zachodzą implikacje

pmatchingl (CM,ĆM) ---- >pmatching2 (CM,CM),

toutl (TH) =>tout2 (TH).

Sens użytej tutaj "dobroci” systemu sprowadza się do tego, że wszy
stkie twierdzenia, które daje się o dowolnym programie dowieść w syste-
mie PSy2, daje się także dowieść w systemie 1, natomiast nie zaw-
sze zachodzi wynikanie odwrotne. Zatem najlepszym - dalej pokażemy, że 
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zupełnym - jest system, dla którego

pmatching (CM,CM) <—> possmatching (CM,CM) 
tout (TH)<=> timeout (TH),

a najgorszym taki, że

pmatching (CM,CM) <=> true 
tmatching (CM,CM) <—s true.

Asercje possmatching oraz timeout, jeśli dałoby się przedstawić w 
analitycznej formie, muszą uwzględnić semantykę zachodzenia skojarzeń 
bądź upływu czasu przeterminowania, wyrażaną przez definicje 3.10 oraz 
3.11. Zatem w postaci tych asercji powinny potencjalnie znaleźć od
zwierciedlenie postacie wszystkich asercji poprzedzających instrukcje 
komunikacji w programie. Tak silne powiązania pomiędzy wymienionymi 
asercjami budzą wątpliwość w sens poszukiwania postaci asercji 
possmatching oraz timeout, zamiast tego łatwiej poszukiwać - a co waż
niejsze - znacznie łatwiej stosować, asercji zastępczych pmatching 
oraz tout na podstawie przesłanek heurystycznych. Poniżej przedstawia 
się przykład takiego heurystycznego podejścia przy wyznaczeniu postaci 
warunku przeterminowania.

Obliczenia, dla których może nie nastąpić komunikacja z innymi pro
cesami w instrukcji

TH = th v wt Q b.; CM. —<-AC, lt AC end 
i=1..n 1 * 1 — -----

w procesie P dzielą się na dwie grupy.
Pierwszą grupę stanowią obliczenia, w których odcinek czasu v 

oczekiwania na komunikację jest położony rozłącznie względem innych od
cinków oczekiwania na komunikację we wszystkich procesach, które zawie
rają synktaktycznie skojarzone instrukcje komunikacji. Drugą grupę sta
nowią te obliczenia, w których, pomimo koincydencji takich odcinków cza
su, komunikacja nie zachodzi w procesie P, ponieważ procesy z nim sko
jarzone są równocześnie skojarzone z innymi procesami i właśnie z nimi 
prowadzą komunikację.

Niech CM^ będzie instrukcją komunikacji, stanowiącą element czaso
wo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH w procesie P. Przez CM^ 
będzie oznaczana ssojarzona z nią instrukcja komunikacji, a przez 
CM^-part będzie oznaczany identyfikator procesu zawierającego CM^.

Wprowadza się następującą asercję pomocniczą 

match (CMi, CM^) <=> (Bt) (t p-v-1 < t < r p-1 A 

pre (CMi) A pre (ĆM^Ainy (P,01^-part)) [t/tyj

Jeżeli s jest takim stanem, że pre (nosyn)(s) = tt, to asercja 
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match (CH^OM^Ka) = tt wtedy, gdy w odcinku czasu [^(tpj-y-l ,s(Tp)-lJ 
może zajść skojarzenie dynamiczne pomiędzy CM^ a ĆM^.

Jeśli założy się, że każda instrukcja komunikacji może być wykona
na co najwyżej jeden raz, asercja toutl(TH) dla danego stanu s bę
dzie prawdziwa wtedy i tylko wtedy, gdy dla każdej alternatywy instruk
cji TH jest spełniony jeden z warunków:

1. 1= -Ib1(s)
2. t= b^s) __

oraz nie istnieje taka instrukcja wejścia/wyjścia CM^ w pewnym proce
sie Q, że zachodzi

match (CM,CM) —> pre (nosyn)

3. Jeżeli t=b^(s) i istnieje CM^, o której jest mowa w warunku 
2, to spełniona jest alternatywa

(before (CM^CM^ V after (CM^CMp V during (CM^CM^)(a) 

gdzie asercje before, after, during są zdefiniowane następująco: 
before (CM±, C^) ć=>

Gt > 0) (Vt' ) ( Ty-V -v-t-1 c t* < Tp-V-t-1 

pre (Ći^) [t'/TQ])

after (CM^CM^)

Gt > O)(Vt*)(tp+t<t'< Tp+v+t 

pre (CMi) [t'/^]) 

during (CM^, CM^) <=>

(BCM.J, CM..) Gt) ( Tp-T-V-1 < t < Tp-V+1 =>

match (CM.,ĆMJ Lt/ro3) V 
__ ud

GCMj,CMj)Gt)(Tp-V-1 <t<Tp-1=>

match (CMj,CMj) A pre (wait (v)) D;AqJ)

natomiast v, v są odcinkami czasu przeterminowania związanymi z CM^, 
CM^; CMj jest elementem tej samej instrukcji TH w procesie Q, któ
ra zawiera instrukcję CM^} wait(v) jest instrukcją pomocniczą użytą 
w dowodzie w instrukcji TH.

Kształt asercji toutl (TH) wynika z następujących rozważań. Jeże
li s jest ustalonym stanem, spełniającym asercję pre (nósyn), to 
czas przeterminowania upłynie tylko wtedy, gdy dla każdej spośród otwar
tych alternatyw, tzn. takich, że = tt, może nie nastąpić komuni
kacja z innym procesem. Stwierdzenie to wyjaśnia istnienie pierwszego 
z warunków. Kiedy jednak komunikacja procesu poprzez instrukcję CM^ 
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może nie nastąpić? Oczywiście wtedy, gdy nie istnieje taka instrukcja 
ĆM^, że dla stanu s prawdziwa jest asercja match (CM^jCM^). Implika
cja w warunku 2 oznacza, że chodzi tylko o te stany s, które również 
spełniają asercję pre (nosyp). Jeżeli natomiast istnieje taka instruk
cja CMp to także jest możliwe, że komunikacja pomiędzy CM^ a CM^ 
nie nastąpi z powodu zajścia jednej z trzech sytuacji w trakcie obli
czeń programu:

- odcinek czasu przeterminowania związany z instrukcją CM^ po
przedza odcinek czasu związany z CM^ i jest z nim rozłączny (opisuje 
to asercja before),

- ten sam odcinek czasu następuje po odcinku czasu przeterminowa
nia związanym z CM^ i również jest z nim rozłączny (opisuje to aser
cja before),

- gdy odcinki te nie są rozłączne, istnieje instrukcja CMj będą
ca elementem tej samej czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH,
która zawiera CMp taka że CM 
CMj w procesie innym od procesu 
je nie później

L jest skojarzona z pewną instrukcją 
i P, a przy tym skojarzenie to następu-

during).
Natomiast 

następujące.
Niech s

niż skojarzenie CM^ z CM^ (opisuje to asercja 

wyjaśnienie kształtu asercji before, after, during jest 

będzie stanem spełniającym asercję pre (posyn). Stan 
ten wyznacza pewną wartość dla zmiennej T oraz odcinek czasu 
[jp-y-l, Vp-1] , w którym trwało oczekiwanie na komunikację z innym pro
cesem. Jeżeli CM^ jest instrukcją taką, że match (CM^,CMi)(s) = tt, 
to oznacza tylko potencjalną możliwość komunikacji pomiędzy CMj, CM^, 
tzn. istnieje takie obliczenie, że asercja pre (0!^) [tA^ (s)]= tt
dla pewnej chwili t 
klucza to jednak, że 
na komunikację przed

należącej do podanego wyżej odcinka czasu. Nie wy- 
proces Q może rozpocząć i zakończyć oczekiwanie 
chwilą Tp-v-1. Zatem jeżeli proces Q może ocze

kiwać na komunikację w dowolnym przedziale |jp-v-v-t-1, Tp-v-t-l], 
gdzie t jest dowolną wartością dodatnią, to istnieje obliczenie, dla
którego CM^ nie będzie zrealizowane. To, że proces Q 
na komunikację w podanym wyżej odcinku czasu oznacza, że 
pre (CMp [t^/tąJCs) musi być prawdziwa dla każdego t* 
działu, co wyjaśnia kształt asercji before (CM^, CM^).

może oczekiwać 
asercja

z tego prze-

Do asercji aftet stosuje się analogiczne rozumowanie, ale rozwa
ża się położenie odcinka czasu oczekiwania przez proces Q na prawo od 
chwili tp-1.

Postać asercji during opisuje takie obliczenia, gdy odcinki cza
su oczekiwania na komunikację przez CM^, CM^ mają część wspólną, lecz 
w instrukcji TH, obok CM^, występuje instrukcja CM^, która dynami-
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cznie kojarzy się z instrukcją CM. w procesie R = CM.«part, różnym v d
od procesu f, przy czym skojarzenie to następuje nie później niż na
stępuje skojarzenie CM^ z CM^. Należy tu rozważyć dwa możliwe przy
padki: pierwszy - gdy proces Q rozpocznie oczekiwanie na komunikację 
wcześniej niż proces P oraz drugi - gdy proces P rozpocznie oczeki
wanie przed procesem Q. W pierwszym przypadku, pomimo że istnieje 
wspólna chwila dla obu odcinków oczekiwań, czyli zachodzi match(CM^,CM^)| 
może nie dojść do komunikacji, gdyż w odcinka czasu [Tp-v-v-1, Tp-v-1] 
proces Q kojarzy się dynamicznie z procesem R. Możliwość taka ist
nieje, gdy prawdziwa jest asercjas

( 3 CMj , CMj) (3t) (Tp-V-V-1 < t C Tp-V-1 A 

match (CM.., CM.) jt/TcJ) J J '%
Drugi przypadek odzwierciedla sytuację, gdy w odcinku czasu [Tp-v-1, 
tp-l] , dla pewnej chwili t z tego przedziału, rozpoczyna oczekiwanie 
na komunikację proces Q, lecz do komunikacji z udziałem CM., CM. nie

CMj jest dynamicz-
Możliwość taka istnie

dochodzi, gdyż dla tej samej chwili t instrukcja 
nie skojarzona z instrukcją CAP w procesie R.
je, gdy prawdziwa jest asercjas

( 3CM., CM.) Ot )(rp-v-1 < t <tp-1 A 

match (CM.,CM.)Apre (wait (v))[t/rnj) U J ■
gdzie asercja pre (wait (v)) jest asercją stojącą bezpośrednio przed 
pomocniczą instrukcją wait (v) w dowodzie procesu Q. Asercja 
pre (wait (v)) określa zbiór stanów, dla których proces Q rozpoczyna 
oczekiwanie na komunikację, natomiast pre (wait (v)) [t/r^J, dla t 
z przedziału tp-v-1, tp-l], oznacza zbiór tych stanów, dla których 
oczekiwanie procesu Q rozpoczyna się po rozpoczęciu oczekiwania na ko
munikację przez proces F.

Wyjaśnienia dotyczące kształtu asercji toutl (TH) były przeprowa
dzone przy założeniu, że każda czasowo uwarunkowana instrukcja komunika
cji może być wykonana, w trakcie realizacji programu, co najwyżej jeden 
raz. Jeżeli zrezygnuje się z tego założenia, to uwzględniająca to aser
cja tout2 (TH) staje się bardziej złożona. Wynika to stąd, że biorąc 
pod uwagę instrukcję TH oraz pewien stan s spełniający asercję 
pre (nosyn). możemy tylko wtedy stwierdzić, że dla stanu s może nastą
pić przeterminowanie instrukcji TH (tzn. wykonanie nosyn), gdy - z 
punktu widzenia każdej instrukcji składowej CM^ - istnieje takie obli
czenie programu, dla którego przy wielokrotnym wykonywaniu instrukcji 
TH nie nastąpi skojarzenie dynamiczne.

Niech h^, ..., 1^ będzie łańcuchem historii lokalnych w procesie P 
oraz niech a będzie pewną asercją w dowodzie procesu F.
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Definicja 4.6, łańcuch historii lokalnych (definicja 5.1?) ch = 
= it], ...» hQ w procesie P nazywa się łańcuchem względem asercji a 
w stanie s, jeżeli są spełnione następujące warunki: 
1)<x [hj/KpJts) = tt dla i=1,...,n 
2) dla dowolnych h*, h*' takich, że

h'-$ hi oraz h^-^ h" 

zachodzi

“ [h'Ap](s) = ff oraz a [h"/Xp](s) = ff

5) dla dowolnego h takiego, że

hi h hi+1 dla i=1,.. ,n-1

zachodzi

“ [h/Xp](s) = ff.

Fakt, że ch jest takim łańcuchem w procesie P będzie zapisywany w 
postaci prawdziwości asercji

chaina p(ch)(s) 

a to, że historia hi jest elementem łańcucha ch, w postaci 

hi e ch. ■

Jeżeli rozważy się stan s spełniający asercję pre (nosyn) 
w procesie P, to pewien łańcuch historii lokalnych łXq, ..., hQ (być 
może pusty) w procesie Q względem asercji match (CMi, CM^ w stanie 
s odzwierciedla takie obliczenie programu, dla którego n-krotnie na
stąpi sytuacja, że CMi oraz CMi mogą być ze sobą skojarzone dynami
cznie. Stąd znajdują uzasadnienie następujące definicje.

Asercja tout2 (TH) jest prawdziwa dla danego stanu s wtedy 
i tylko wtedy, gdy dla każdej alternatywy instrukcji TH jest spełnio
ny jeden z warunków 1,2, takich jak w definicji asercji toutl, oraz 
- zamiast warunku 5 - ma być spełniony warunek

5a) jeżeli tb^s) oraz istnieje CMi, o którym mówi warunek 2, 
to istnieje taki łańcuch historii ch w procesie Q, zawierającym in
strukcję CMi, że

c^ainmatch (CMi,ĆMi),Q ^ch^s)

oraz dla każdego h e ch zachodzi

bad (CMi,CMi,h)(s) 

gdzie:
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bad (CM1,CMi,h)<=>

(before V after (C^,^) V during (CMpĆMp) ChA^.

Zachodzi, oczywiście, implikacja

tout2(TH) toutl(TH)

dla dowolnej instrukcji TH. Łatwo podać przykłady, że asercja 
tout2(TH) określa warunki wystarczające, ale nie konieczne, w których 
zachodzi przeterminowanie, czyli

timeout (TH)=> tout2 (TH).

4.$, Dowodzenie poprawności słabej i silnej

Wykazanie słabej poprawności programu wymaga udowodnienia, że pro
gram jest częściowo poprawny, a ponadto, że zawsze się kończy. Zakończę, 
nie programu może nastąpić z powodu zerwania obliczeń lub prawidłowego 
osiągnięcia końca programu. System dowodzenia poprawności słabej PSW 
będzie różnić się od systemu dowodzenia poprawności częściowej PSQ 
tylko dodatkową regułą dotyczącą instrukcji iteracji.

R8. Reguła zakończenia instrukcji iteracji
{ó (n) A n>0 Ab^} test (DO); AC^Gm < n) 6 (m)} (i=1. .n), 

6(n)An>0 => BOOL(DO), 6(0) => "IBOOL(DO) 
{Gn)6(n)}do n b. —*-AC. end {6(0)} 

i=1. .n

W regule R8 występuje dodatkowa asercja 6 ze zmienną wolną n, 
która jest różna od pozostałych zmiennych występujących w programie i 
która przyjmuje wartości całkowite nieujemne.

Zatem schemat systemu PSW będzie składać się ze zbioru aksjoma
tów A1-A6 craz zbioru reguł R1-R8.

Silna poprawność programu dodatkowo wymaga stwierdzenia, że zakoń
czenie programu nie nastąpi w wyniku zerwania obliczeń. Powodem zerwa
nia obliczeń może być wykonanie instrukcji zerwania, alternatywy lub 
uwarunkowanej czasowo instrukcji komunikacji. Po przyjęciu założenia, 
że w programie nie używa się instrukcji zerwania, silną poprawność za
pewniają dwie dodatkowe reguły stanowiące modyfikację reguł R2 oraz R4.

R2a. Reguła instrukcji alternatywy

a => BOOL(IP),

{a Abj} test (IF); AC^ {p} (i=1..n)

{a} if □ b.—*- AC. end {?}
i=1..n 1 Ł
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R4a. Reguła czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji

a => BOOL (TH)
{a A bj test (TH); wait (t);CMi;ACi {p} (i=1..n), 

[aj test (TH); later (t); nosyn; AC {p}
{a} th t wtn b4;CM4 —-AC. lt AC end {p}

i=1..n
Zatem schemat systemu FSs dowodzenia silnej poprawności progra

mów będzie składać się ze zbioru aksjomatów A1-A6 oraz zbioru reguł R1, 
R2a, R3, R4a, R6-R8.

Dowodzenie słabej i silnej poprawności programów w języku RTCSP 
nie wnosi, jak widać, nowych problemów w stosunku do dowodzenia odpo
wiednich własności dla programów sekwencyjnych.

4.6. Uwagi w dowodzeniu poprawności całkowitej

Program silnie poprawny, którego obliczenia nie blokują się, jest 
programem całkowicie poprawnym. Zgodnie z twierdzeniem 3.2, obliczenia 
programu w języku RTCSP nie blokują się, a zatem program silnie popraw
ny jest jednocześnie programem całkowicie poprawnym. Nie ma więc konie
czności rozbudowy systemu dowodzenia FS . Warto natomiast rozważyć s 
konsekwencje modyfikacji uwarunkowanej czasowo instrukcji komunikacji, 
polegającej na wprowadzeniu nieograniczonego oczekiwania na zsynchroni
zowanie się procesów. Po przyjęciu, że do zbioru liczb całkowitych dołą
cza się nowy element infinite(nieskończony) i dopuszcza się następujące 
jego użycie

th infinite wt n b^;CM^ ——AC. lt AC„ end 
i=1. ,n 11 1 u -----

- czyli

th infinite wt n b. ;CMj —-AC. end. i=^#n 11 1

gdyż alternatywa ACQ nie będzie nigdy realizowana, powstaje możli
wość występowania blokad podczas obliczeń. Istnienie blokady będzie cha
rakteryzować się tym, że wystąpi co najmniej jeden proces oczekujący na 
komunikację, pozostałe procesy zakończą swoje działanie.

Analiza możliwości powstania blokad dla języka CSF była prowadzona 
przez Apta L8] oraz Levina C141], [142], Idea analizy została w obu 
przypadkach zaczerpnięta z pracy Owickiej i polega na znalezieniu 
zbioru potencjalnie możliwych konfiguracji programu, w których następu
je oczekiwanie procesów na zsynchronizowanie się z innymi procesami. Wy
kazanie, że program nie zablokuje się polega na pokazaniu, że konfigura
cje takie nie mogą powstać albo też, że w przypadku ich powstania ist
nieje możliwość postępu obliczeń, tzn. że istnieje co najmniej para syn
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chronizujących się procesów. Istotne jest to, te wykazanie możliwości 
powstania lub braku blokady jest odnoszone do zbudowanego już dowodu 
częściowej poprawności programu.

Łatwo zauważyć, że (w przypadku języka RTCSP) fakt, iż dana instru
kcja czasowo uwarunkowanej komunikacji nie będzie mogła zostać zsynchro
nizowana przed upływem czasu przeterminowania z innym procesem opisuje 
asercja timeout (TH). Zatem jeżeli timeout (TH) nie jest asercją toż- 
samościowo fałszywą, to oznacza - przy założeniu, że czas przeterminowa
nia w instrukcji TH jest nieograniczony - iż istnieje możliwość pow
stania blokady.

5. NIESPRZECZNOŚĆ SCHEMATU SYSTEMU DOWODZENIA 
POPRAWNOŚCI CZęśCIOWEJ

Niesprzeczność jest podstawową cechą, którą powinien się charakte
ryzować każdy system dowodzenia poprawności programów. Niesprzeczność 
schematu systemu dowodzenia poprawności częściowej programów PS^ ozna
cza, że dowolna specyfikacja $, która jest twierdzeniem w PS^, tzn. 
ma dowód w PSp, jest prawdziwa w ustalonej interpretacji J, czyli: 
jeżeli

*• 
P

Aby dowieść niesprzeczności schematu systemu dowodzenia, wystarczy 
pokazać, że każdy aksjomat jest prawdziwy w ustalonej interpretacji J 
oraz że każda reguła dowodzenia jest niesprzeczna, tzn. dla przesłanek 
prawdziwych w interpretacji J wynika prawdziwość wniosku w interpreta
cji J.

Bezpośrednie, wykorzystanie powyższego stwierdzenia przy dowodzeniu 
niesprzeczności schematu systemu PS^ nie jest możliwe, gdyż reguła zło
żenia równoległego R7 jest w istocie metaregułą, a aksjomat dla instru
kcji komunikacji A6 może być użyty tylko w tych dowodach sekwencyjnych, 
które są przesłankami reguły R7. Należy bowiem zauważyć, że nie można 
wyłącznie na podstawie aksjomatu A6 sensownie przypisywać jakiegokol
wiek znaczenia instrukcjom komunikacji. Aby pokonać te trudności, zosta
nie wykorzystany zabieg, zaproponowany przez Apta [12], polegający na 
transformacji schematu systemu PS$ w pewien równoważny system PS*. 
Transformacja polega na zastąpieniu aksjomatu A6 i metareguły R7 jedną 
nową regułą R7*. Zatem można bezpośrednio sprawdzić prawdziwość i nie
sprzeczność wszystkich aksjomatów i reguł schematu systemu dowodzenia 
PSp, oprócz A6 oraz R7.



87

Lemat 5«1
W schemacie systemu dowodzenia PSp aksjomaty A1-A5 są prawdziwe, 

a reguły R1-R6 są niesprzeczne w dowolnej interpretacji J. ■
Dowód

Dowód jest przedstawiony w załączniku.
Wprowadzenie nowej reguły R7* poprzedza lemat, który ustala włas

ności asercji będących elementami dowodu sekwencyjnego.

Lemat 5.2
Niech S będzie ustaloną interpretację, PC procesem składowym 

programu. Specyfikacja {a}fC {p} ma dowód sekwencyjny w schemacie sy
stemu PSp wtedy i tylko wtedy, gdy dla każdej instrukcji składowej AC 
procesu PC istnieją asercje pre (AC), post (AC) takie, że w inter
pretacji J są prawdziwe następujące formuły:

1. a pre (PC), post (PC) =5 p .
2. Jeżeli AC = skip, to

pre (AC) => post (AC).

3. Jeżeli AC = abort, to 

post (AC) => true.

4. Jeżeli AC = x:=e, to

pre (AC)=> (Vt) (ASSe Lt/dur] =^post (AC) [e/x,T+tA]).

5. Jeżeli AC = rcl x, to

pre (AC) —> post (AC) [t/x].

6. Jeżeli AC = AC1;AC2, to

pre ( AC) => pre ( AC1 ) ,
post (ACI)zzO pre(AC2), 
post (AC2) > post (AC).

7. Jeżeli AC jest pomocniczą instrukcją test, wait lub later, 
to:

pre (AC) => (Vt)(DAC[t/dur] —»~post (AC) &+t/rJ), 

gdzie Dac stanowi predykat opisujący czas realizacji instrukcji AC.

8. Jeżeli AC = if n b,—► AC, end, to 
i=1T.n 1 1

pre (AC) A b^ pre (test AC; ACp (i=1..n)

9. Jeżeli AC = do g b,—AC, end, to 
i=1T.n 1

pre (AC) A b^=> pre (test AC; AC^) (i=1..n). 
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post (test (AC); ACp =} pre (AC) (1=1..n), 

pre (AC) A "IBOOL (AC) =>
(Vt)(TESTAC[t/dur] post (AC) Cr+tA]).

10. Jeżeli AC = th v wt [] b.,CJL—►-AC. It ACO end, to
1=1..n 1 x 1 u

pre (AC) A pre (test (AC); wait (v); CMi;ACi) (1=1..n), 

post (test (AC); wait (y^CMpACp z=> post (AC) (1=1.,n), 

pre (AC) A BOOL (AC) pre (test (AC); later (v); nosyn;ACq). 

post (test (AC); later (v); nosyn;ACG) —> post (AC).

Dowód
Dowód jest przedstawiony w załączniku.

Definicja $.1 Niech dla danego dowodu sekwencyjnego {a^} PC^ {P, 
SC({a^j PC^ {pi}) oznacza zbiór wszystkich asercji, które spełniają wa
runki 1-10 lematu 5.2 (1=1..n). Dalej niech PC({ai} PCi {p , 1=1..n) 
oznacza zbiór warunków zgodności dla dowodów sekwencyjnych {a^} 
(1=1..n). Zmodyfikowana reguła złożenia równoległego R7* ma postać

^((gj) PCt {pj) (1+1..n), FC({«±} Kj, {p^, 1=1..n)
{«1 A .. A«) „ PC {p A.. AP }

1=1..n

Schemat systemu dowodzenia PS^ złożony z aksjomatów A1-A6 i re
guł R1-R7 oraz systemu PS* złożony z aksjomatów A1-A5 i reguł R1-R6, 
R7* są równoważne. Specyfikacja ® ma dowód w schemacie systemu PSp 
wtedy 1 tylko wtedy, gdy ł ma dowód w systemie PS*. Twierdzenie to 
łatwo dowieść z lematu 5.2. Dlatego w dalszym ciągu zamiast dowodzić 
niesprzeczności schematu systemu PSp wystarczy dowieść niesprzeczno- 
ści systemu PS*, co w tym miejscu oznacza konieczność pokazania nie
sprzeczności reguły R7*.

W kolejnym lemacie będą wykorzystywane dwie pomocnicze konstrukcje 
after i before. Niech AC* będzie instrukcją składową w procesie PC = 
= PD;AC. Nieformalnie konstrukcja after (AC*, AC) oznacza tę część 
procesu PC, która może być wykonana po zrealizowaniu instrukcji AC*. 
Natomiast before (AC*, AC) oznacza tę część procesu PC, która pozo- 
staje do wykonania bezpośrednio przed wykonaniem AC'. Zatem 
before (AC*, AC) = AC*; after (AC*, AC). Formalnie konstrukcje te defi
niowane są Indukcyjnie ze względu na strukturę procesu.

Definicja 5«2 Niech PC = PD; AC, wtedy 
1. after (AC*, AC) = skip
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2. Jeżeli AC = if n b, —*“ ACj end oraz 
, ~ i=1v.n 1 1

a) AC = teat (AC), to 

after (AC*,AC) = AC^ (i=1..n),

b) AC* jest instrukcją składową pewnej instrukcji ACp to 

after (AC*,AC) = after (AC*,ACi).

3. Jeżeli AC = do n b,—*• AC. end oraz
„ i=1..n 1 1

a) AC = test (AC), to

after (AC*,AC) = ACjAC (i=1..n) 

lub

after (AC*,AC) = skip

b) AC* jest instrukcją składową pewnej instrukcji AClt to 

after (AC*,AC) = after (AC*,AC );AC.

4. Jeżeli AC = th v wt [] bj^jCJ^—AC^ It ACq end oraz

a) AC* = teat (AC), to

after (AC*,AC) = wait (v); CMi; AC^ (i=1..n) 

lub

after (AC*,AC) = later (v); nosyn; AC0,

b) AC* = wait (v), to

after (AC*,AC) = CMi;ACi (i=1..n), 

c) AC* = later (v), to

after (AC*,AC) = nosyn; ACQ,

d) AC* = CMit (i=1..n), to 

after (AC*,AC) = AC^,

e) AC* = nosyn, to 

after (AC*,AC) = ACQ,

f) AC* jest instrukcją składową w AC^ (i=O..n), to 

after (AC*,AC) = after (AC*,ACi).

5, Jeżeli AC = AC1;AC2 oraz

a) AC* jest instrukcją składową w AC1, to 

after (AC*,AC) = after (AC*, AC1; AC2),
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b) AC* jest instrukcją składową w AC2, to 

after (AC*,AC) = after (AC*,AC2). ■

Lemat
Niech hglob = n hloc. będzie historią oddziaływań taką, że 

i=T..n 1
hglob _ _ .

W.ln S’ C>------"''i.lLn ACi’ C>*

Ponadto niech dla asercji początkowych c; (i=1..n) zachodzi

A ... A« n)(s).

1. Jeżeli AC^ jest takie, że dla pewnej instrukcji AC*, będą
cej składową w AC^^ zachodzi

ACj^ = before (AC* ,AC^), 

to dla asercji pre (AC*) zachodzi 

pre (AC*)(ś).

2. Jeżeli AC^ jest takie, że dla pewnej instrukcji AC*, będącej 
składową w AC^ zachodzi

AC^ a after (AC*, AC^), 

to dla asercji post (AC*) zachodzi 

post (AC*)(s). ■

Dowód
Dowód jest przedstawiony w załączniku.
Bezpośrednio z przedstawionego lematu wynika, że reguła R7* jest 

niesprzeczna. Istotnie, jeżeli
A ... Aan)(s).

to zgodnie z lematem

post (ACptś) (i=1..n), 

gdyż after (AC^ACp = skip. Ponieważ formuły

post (ACi) (i=1..n)

są przesłankami reguły R7*, prawdziwymi w interpretacji J, zatem 

5^ A ... Apjtf),

a stąd
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Ma1 A ... Aan)(s)} A^ {(^ A ... Ap n)(s)}.

co oznacza niesprzeczność reguły. W ten sposób pokazano twierdzenie.

Twierdzenie 5.1
Schemat systemu PSp dowodzenia poprawności częściowej jest nie- 

sprzeczny. _

6. ZUPEŁNOŚĆ SCHEMATU SYSTEMU DOWODZENIA 
POPRAWNOŚCI CZĘŚCIOWEJ

Zgodnie z rozważaniami z podrozdz. 4.2, zupełność schematu systemu 
dowodzenia jest rozumiana w sensie relatywnej zupełności Cooka. Zupeł
ność oznacza, że jeżeli dowolna specyfikacja $ jest prawdziwa w inter.
pretacji J, to specyfikacja ta jest twierdzeniem w PSp, czyli: je
żeli to Okazuje się jednak, że - w odróżnieniu od nie-
sprzeczności - schemat systemu PSp nie jest zupełny dla dowolnej in
terpretacji J. Określenie klasy interpretacji, dla której system PSp 
jest zupełny, wymaga wprowadzenia dodatkowych pojęć E12]. Niech

3Pj,p(o = Asea^ [PR] (Mj), 

wPj,p(PR’p) = {s I Asem*, [PR] (s) < CPJj}.

Łatwo zauważyć, że zbiory te, nazywane zbiorem najsilniejszych warunków 
końcowych i najsłabszych warunków początkowych, spełniają następujące 
równoważności

W => Wj £ wpJjp(W) «spJtp(a,PR).

Definicja 6.1 Język asercji ASSERT jest wyrażalny względem inter
pretacji J, języka programowania RTCSP i środowiska wykonawczego ENV, 
jeżeli dla dowolnej asercji a i programu PR istnieje taka asercja 
3 e ASSERT, że

Wj = 8Pj,p(“.rR).

Jeżeli interpretacja J jest taka, że język ASSERT jest wyrażalny 
względem J, RTCSP oraz ENV, to będzie to zapisywane w postaci

J e Ex (ASSERT, RTCSP, ENV). ■

Należy zatem pokazać, że schemat systemu PSp jest relatywnie zu
pełny w klasie interpretacji wyrażalnych.
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Dla przejrzystości rozważań dowód relatywnej zupełności schematu 
systemu PS^ wygodnie będzie podzielić na dwie części: pierwsza pokazu
je relatywną zupełność sekwencyjnej części schematu (dowodzenie własno
ści procesów nie zawierających instrukcji komunikacji), druga - równole
głej części schematu.
Lemat 6.1

Schemat systemu dowodzenia częściowej poprawności składowych se
kwencyjnych programów w Języku RTCST (procesy bez instrukcji komunika
cji), złożony z aksjomatów A1-A5 oraz reguł wnioskowania R1-RJ, R5, R6, 
Jest relatywnie zupełny dla dowolnej interpretacji

J e Ex (ASSERT, RTCSP, ENV). ■

Dowód
Dowód Jest przedstawiony w załączniku.
Dowód zupełności schematu systemu PS$ ma polegać na pokazaniu, 

że Jeżeli Ej {a} TH {p} , to {?}• Krokiem wstępnym do takie
go dowodu będzie pokazanie, że Jeżeli ^j a* TH {p} , to
IpS {a*} PR {p}, gdzie a* Jest pewną modyfikacją asercji a. Zmodyfi

kowana asercja a* ma postać

o* <=> iks^ = A ... A ikSjj = A a A

chi^ = A ... A Chin = Xn A tau^ =t 1 A ... A taun = tn 

gdzie {xp .... Xjj}= FV (PR), x1t ...,Xn oraz , ...,Tn są 
zmiennymi pomocniczymi historycznymi i czasowymi w procesach składowych 
programu PR = H n Kp natomiast iks^, ..., iksN, chi^, ..., chin 
tan,, ..., tau^ są nowo wprowadzonymi zmiennymi, różnymi od zmiennych 
wymienionych poprzednio.

Łatwo zauważyć, że Jeżeli Ej {a} PR {p} , to także ^-j{a*} PR {p) , 
gdyż a*=Oa. Jeżeli pokaże się {a*} PR{p} , to stąd, na podsta
wie reguły zastąpienia R6, wynika, żeP {p}» a zatem otrzyma
się dowód zupełności. p

Definicja 6.2. Niech AC będzie dowolną instrukcją składową proce
su PC. w programie PR = || PC..

J , „ i=1..n xniuje się asercje pre (AC) oraz post
Dla takich instrukcji AC defi- 
(AC) w sposób następujący:

Ej pre (AC)(s) <=>

(3s',s"e Astates )(3c*,c” e Clocks)( 3 i=1 II hloc^) 

(Eja*(s') A PROP (s*,c')A

II hloc^
< u pc.,s',c'> i=1--n------ -»< u pc's",c'>A

i=1...n 1 i=1..n 1
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PROP (s",c'} AS"|pv(K } | = s|fv(pc ) u {t ,x } a
u u u Jud’

s(xj) = hloCj A PCj = before (AC,PCj)),

j post (AC)(s) < -.. ■>

(3s',s"e Astates)(3c',c" e Clocks)(3 n hloc.)
1=1..n x

d=ja*(s') A PROP (s',c')A

1=1

II hloc^
**n-------- — ^i»3 »c

PROP (s",C ') A8"|JV(pc_j)u {r^} - 8 I FV(PCj ) u {t j ,x j} a 

s(Xj) = hloc^ Apc'' = after (AC,PCj)). ■

Asercje pre(AC) oraz post (AC) są dobrze zdefiniowane, to zna
czy, że są one elementami języka ASSERT i są wyrażalne względem inter
pretacji J. Aby przekonać się o tym, można przeprowadzić następujące 
rozważania. Niech

II Ki i=1. .n 1

będzie ustalonym programem, 
nego procesu PC^ (i=1..n)

Zbiór instrukcji składowych AC dla dowol-
jest skończony. Skończony jest zatem rów

nież zbiór PRS, którego elementami są 1=1 Ln Ki> B^zie PC^ jest
równe after (AC,PC.) lub before (AC,PC.) dla pewnej instrukcji skła

1 J “ V
dowej AC w ustalonym procesie PC^.

Wystarczy zauważyć, że wyżej zdefiniowane asercje pre (AC), 
post (AC), gdzie AC jest składową instrukcją w wybranym procesie PCj 
są równoważne następującym definicjom

[pre (AC)] j <=> (J spjtp(a*,Hł),
PR ePRS^

[post (AC)]j<=> sp (a*,PR),
d PRePRS„ J’pa

gdzie HiS,, = {PR e PRS | PR = u PC' A PC' = before (AC.PC^)},

PRS = {PR e PRS I PR = u PC' A PC* = after (AC,PC.)}.
a 1=1..n 1 J a

Ponieważ a e ASSERT, więc również a* e ASSERT na mocy przyjętych za.
łożeń, że język ASSERT zawiera rachunek kwantyfikatorów i arytmetykę
liczb całkowitych. Z definicji 6.1, wynika, że dla H? e u ^^b 



istnieją asercje wyrażające zbiory spj ^(a*,!^), a stąd także skończo. 
ne sumy takich zbiorów.

Należy teraz pokazać, że tak zdefiniowane asercje pre i post 
mogą być przesłankami reguły R7*. Sprawdzenie, że spełniają one warunki 
1-10 lematu 5«2 jest proste, dlatego zostaje tu pominięte, natomiast 
trudniejsze jest sprawdzenie, że spełniają one warunek skojarzenia (de
finicja 4.4) oraz warunek przeterminowania (definicja 4.5). Jeżeli poka- 
że się, że asercje określone w definicji 6.2 mogą być przesłankami regu
ły R7*» będzie to oznaczać, że istnieje dowód

p
co na mocy poprzednich ustaleń zakończy dowód zupełności schematu syste
mu PS^.

Definicja 6»j. Niech s będzie stanem w programie PR = || PC^,
natomiast AC^ niech będzie instrukcją składową procesu PC. ^31a*ieA, 

gdzie A jest pewnym niepustym podzbiorem zbioru {i, ..., n). Zbiór 
instrukcji {aC^J i e a} nazywa się s-osiągalny, gdy Gs'^” e Astates) 
Gc’,c" e Clocks)( 3 || hloc.)

i=1..n

(t=j«*(s') A PROP (s',c')

II hloci
< II ^i,s ,c >----- ~----------- *“ II »c >A

1=1..n 1 z 'i=1..n 1 z

(PC^ = ACX dla i e A) A PROP(s",c") A

s"lFV(rci)u = ^(PC^u dla i6A>«

Lemat 6.2
Jeżeli pojedyncza instrukcja AG^, dla 

to zbiór ‘‘astrukcji {AC^ | i e a} jest również
i 6 A, jest s-osiągalna,
s-osiągalny.

Dowód
Dowód jest przedstawiony w załączniku.

Lemat 6.3
Asercje pre i post wprowadzone przez definicję 6.2 spełniają 

warunek skojarzenia określony przez definicję 4.4.

Dowód
Dowód jest przedstawiony w załączniku.

Lemat 6.4
Asercje pre i post, wprowadzone przez definicję 6.2, spełniają

warunek przeterminowania określony definicją 4.5. ■
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Dowód
Dowód jest przedstawiony w załączniku.

Z dotychczasowych rozważań wynika, że dla dowolnej składowej AC 
w procesie PC^ (1=1..n) asercje pre i post, wprowadzone w defini
cji 4.2, są takie, że

{pre (AC)} AC {post (AC)},

przy czym AC jest instrukcją różną od instrukcji komunikacji oraz od 
pustej instrukcji komunikacji. Natomiast dla instrukcji komunikacji są 
spełnione warunki zgodności (definicje 4.4 i 4.5). Ponadto

a ... -ó ot 
oraz po przyjęciu założenia, że {a} u PCi{p},

(post (PC1) A ... A post (PCn)) => 3.

Zbiór asercji pre i post, spełniając warunki lematu 6.1 oraz warun
ki zgodności, stanowi zbiór asercji wymaganych w systemie PS* do udo
wodnienia częściowej poprawności programu || PCp czyli

k1^- i=1“n
p i=1..n

Stąd wynika twierdzenie.

Twierdzenie 6.1
Schemat systemu PS$ dowodzenia poprawności częściowej programów 

jest relatywnie zupełny dla interpretacji J e Ex(ASSERT,RTCSP,ENV).

7. POPRAWNOŚĆ CZĘŚCIOWA PRZYKŁADOWEGO PROGRAMU

7.1. Przykładowy program

Przykładowy program rozważany w niniejszym rozdziale można uważać 
za odmianę klasycznego zadania producenta i konsumenta. Składa się on 
z dwóch procesów, z których jeden jest nadawcą pewnych komunikatów, dru
gi zaś ich odbiorcą. Treść programu przedstawia poniżs2y tekst.

P1::NADj
Ind:=Ojstopi:=false;
do "1 stopi A Ind < n —

prod(x);nad1:=falsejl:=Oj
do “I nad1 A11 <2 —►-

through 5 wait
truejP2lODB(x)—•- nad1J=truejlnd:=lnd+1 
later
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11: =11+1 
end 

end;
if 11=2—stopi :=f a Ise 
0 1142 —»-odb1 :=false;k1 :=0;

do "I odb1 A ki <2 —
throuRh 5 wait

true;P2?NAD( ) — odb1:=true 
later
ki :=k1+1 

end
end}
if ki =2 -►stopi :=true
□ ki 42 — skip

end 
end

end
II

P2s:ODB;
,lod:=O;atop2:=false;

do 1 stop2 —
odb2:=false;12:=0;
do 1 odb2 A 12 <J —

throuRh 5 wait
true;P^?ODB(y)— odb2:=true 
later
12': =12+1

end
end;
if 12=3 —— stop2:=true
□ 1243 — nad2:=false;k2:=O;kons(y);

do 1 nad2 A k2 < 2 —
throufih 5 wait

true;?^!NAD( )—nad2:=true;lod:=lod+1 
later
k2:=k2+1

end;
if k2=3—- stop2:=true

D k243—skip
end

end
end

end
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W tekście procesu P^ występuje wywołanie procedury prod (x), a 
w tekście P2 - procedury kons (y). O procedurze prod (x) zakłada 
się, że jedynym efektem jej wywołania jest wygenerowanie pewnej warto
ści całkowitoliczbowej i podstawienie pod zmienną x, natomiast o pro
cedurze kons (y) zakłada się, że w pewien sposób konsumuje wartość y 
nie modyfikując przy tym wartości zmiennych występujących w procesie. 
0 obu tych procedurach zakłada się, że czas ich wykonania jest niedeter. 
ministyczny - taki sam jak dla instrukcji podstawienia. Procesy wymie
niają między sobą dwa rodzaje komunikatów: jeden - to liczby całkowite 
wysyłane z P1, poprzez port ODB, do konsumpcji w Pg, drugi - to 
komunikaty puste, odbierane w P^, poprzez port NAD, i stanowiące po- 
twierdzenie przez Pg o skonsumowaniu ostatnio otrzymanej liczby całko
witej.

Środowisko wykonawcze programu definiuje następujący zbiór predyka- 
tów:

ASS0 (dur) C=>1 < dur ś 2,

TESTIp (dur)<r—> dur=O, 

TEST^ (dur) <—> dur=O, 

TESTth (dur) <=> dur=O, 

SEND (dur)c=>dur=2.

Ze względu na dalsze potrzeby wprowadza się następujące oznaczenia 
pomocnicze. Jeżeli x jest zmienną historyczną, to len (x) oznacza 
długość historii x, natomiast lenComm^^ oznacza długość podhlsto- 
rii x składającą się ze wszystkich oddziaływań A takich, że jl»type= 
= comm. Jeżeli len (*) > O, to przez last (x) będzie oznaczany 
ostatni element historii x i podobnie jeżeli l®Bcomin(x) O» t0 
lastcomm^ będzie oznaczać ostatnie oddziaływanie A w historii x 
takie, że A «type = comm.

W dowodzie procesu P^ będą wykorzystane następujące predykaty

PT1(a,b)<=^lencomni(x1) > O =>

lastcomm(x1)’time+a < < lastcomm(x n).time+b,

TO1(a,b) <C=>last (x^ )«type=nosyn Aa last (x1),time < b, 

NN(1,j,k)<=zr> “Inadl Alnd=i A “I stopi Al1=j Alencomm(x1 )=k, 

NA(1,j,k)<—> nad1 Alnd=i A Istopl An=j Alencomm(x1 )=k, 

NO(i, j,k)<—> "| odb Alnd=i A “Istop Ak1=j ^lencomm( )=k, 

ND(i, j,k)<=> odb Alnd=i A “Istop Ak1=j Alencomm(x1 )=k.
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gdzie są zmiennymi pomocniczymi w procesie P>|. Natomiast w
dowodzie procesu P2 występować będą predykaty*

PT2(a,b)C=^>lencomin(x2) > O=>

^astcomm^2^*tilne+a «T2 < lastcomm(x2),time+b’ 

T02(a,b) ć=>last (12 )«type=nosyn Aa <last (x2)*time $ b, 

OO(i, J,k) <=> 1 odb2 Alod=i A 3 stop2 A12=J AlenC0|Ml(x2)=k, 

ODd.J.k)^^ odb2 Alod=i A 3stop2 A12sJ Alen „ (xo )=k, c omui c
ON(i,J,k) <—> "I nad2 Alod=i A “I stop Ak2=J Alencomm(x2 )=k, 

0A(i,J,k) <—> nad A lod=i A "I stop Ak2=J Aienooaun(x2)=^ł 

gdzie t2, Xg s4 zmiennymi pomocniczymi w procesie P2.
Pokażemy, że dowody sekwencyjne

{(t1=O A len (x1) =0}

P^:: ... treść Jak wyżej ...

{lnd=m A 3 stop AlenconU]l(x1 )=2m APM(3,4)}

oraz

{t2=0 A len (x2) =o)

P2:: ... treść Jak wyżej ...
{lod=m A stop APT2(27,34)}

są zgodne ze sobą, a zatem że cały program Jest częściowo poprawny 
względem specyfikacji

{r^s^g} P^:: ... || Pg:: ... {lod=lnd}

Skomentowany tekst procesu P^ przedstawia się następująco: 
P1:: {t1=0 Alen (x1)=Oj

lnd:=0jstop1:=false;
{lnd=0 A "I stopi A2<t^<4 Alen ( X-| )=0 V
(3i)(0<i<m Alnd=iA3stop Alenco_m(x1 )=2i APM(3,4))}
do 1 stopi A Ind < m

{lnd=0 Alstop A2 < 4 Alen (x^ )=0 V
(3i)(0<i«m Alnd=i A“Istop Alen (x^ )=2i APT1 (3,4))}

prod (x)}nad1:=falsejl1:=0j
{NN(O,O,O) AS <x,<10 Alen (^5=0 V
(3i)(0<i<m ANŃ(i,0,2i) APT1(6,10))V
(3J)(0<J<1 ANA(1, J,1) A PP1 (4,6)) V
(3i)(1 <i<m ANA(i,0,2i-1) A PTI (4,6))}
do 3 nad1 A11 < 2 —
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{nn(O,O,O) a 5^ «10 Alen (x1)=0 V

(31)(O d < m ANN(i,O,2i) A PM (6,10)}
through 5 wait

{nn(O,O,O) A 5 <15 Alen ^1=0 7
(3i)(0 d <d A NN(i,0,2i) APT(6,15))}
P2!0DB(x) ——

{NN(0,0,1) APM(2,2) V
(31)(0<i<m ANN(i,0,21+1) A PM (2,2))}
nad1:=true;Ind:=lnd+1;

{(3j)(0<J<1 ANA(1,J,1) APM(4,6)) V 
(3i)(0d <m ANA(i+1,0,21+1)A PM (4,6))} 

later
{NN(0,0,0) AHO.^16 Alen (Xl)=0
(3i)(0 <1 < m ANN(i,0,2i) APM(12,16))}
nosynl;
{false}
11: =11+1 ;
{false }

end
{(3j)(0<J<1 ANA(1,J,1) A PM (4,6)) V
(3i)(0 <i<m ANA(i+1,0,2i+1) APM(4,6))}

end;
{(3j)(0<i<1 ANA(1 ,J,1) A PM (4,6) ) V
(3i)(1 <i^m ANA(i,0,21-1) APM(4,6))}

If 11=2stopi:=false
{false}

□ 11/2 —»-odb1:=false;k1s=O
{(31)(1 $i<tnANO(i,0,21-1) A PM (6,10) )V
(3i)(1 <i<m AND(i,0,2i) APM(3,4))}
do 1 odb1 A ki < 2 —

{(3i)(1 <i$m AN0(i,0,21-1) APM(6,10))}
through 5 wait

{(3i)(1 < id AN0(i,0,2i—1) A PM (6,15))}
P2?NAD( )

{(31) (1 dd AN0(i,0,2i) A PM (2,2))}
odb1:=true;
{(3i)(1 dd AND(i,0,2i) APM(3,4))} 

later
{(3i)(1 d<<nAN0(l,0,21-1) APM(12,16))}
nosyn2:
{false}
k1s=k1+1



100

{false} 
end;
{(3i)(1 $i<m AND(i,0,2i) APT1(3,4))} 

ęnd;
{(3i)(1 $i$m AND(i,0,2i) APW(3,4))}
Łf k1=2 —► stopi:=true;

{false}
□ ki ^2 —»-skip

{(3i)(1 <1 <m AND(i,0,21) APn(3,4))} 
end
{(3i)(1 <i<m AND(i,0,2i) APM(3,4))} 

end
{(3i)(1 CKm AND(i,0,2i) APT1(3,4))} 

end
{lnd=m A1 stop A lencomm(x t )=2m A PTI (3,4)}

Skomentowany tekst procesu P2 przedstawia się następująco: 
P2s: {t2=0 A len (x2)=o)

lod:=O';stop2s=false;
{lod=O Alstop2 A2<t2<4 Alen (x2) =0 V
(31)(0<i$m Alod=i Alstop2 APT2(3,4))V
lod=m Astop2 APT2(2?,34)}
do 1 stop2 —

{lod=O A1 stop2 A 2 <?£ $ 4 a len (x2) =0 V
(3i)(0 <1 $m Alod=i A"I stop2 AJ>T2(3,4))} 

odb2:=false;12 s =0;
{00(0,0,0) A4 Alen (x2) =0 V
00(0,1,0) A11 <t2<12 AT02(10,10) Alencomm(x2) =0V
(3i)(0<i<m A00(i,0,2i) APT2(5,8)) V
(3j)(0<jC3 A00(m,j,2m) APr2(5+7j,8+8j))V
0D(0,0,1 ) APT2(3,4)V
0D(0,1,1) APT2(3,4)V
(3i)(0<i<m A0D(i,0,2i) A PT2(3,4))}

do 1 odb2 A12 <3 —
{00(0,0,0) A 4 «t2« 8 Alen (x2) =0 V
00(0,1,0) A114T^<12 AT02(10,10) A lencomm(x2) =0V
(3i)(0<i<m A00(i,0,2i) APT2(5,8))V
(3j)(0 <3 A00(m,j,2m) APT2(5+7j,8+8j))}

through 5 wait
{00(0,0,0) A4«t2 $13 Alen (x2) =0 V
00(0,1,0) A11<t2<17 AT02(10,10) A lencomm(x 2) =0V
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(31)(0<i<m A00(1,0,21) APIZ(5,13)) V
(3j)(0CJ <3 A00(n,j,2m) APT2(5+7.j,8+8J))}

P^ODB^) —
{00(0,0,1)A PC2(2,2)V
00(0,1,1) APIZ(2,2) V
(3i)(0<i<mA00(i,0,21+1) APIZ(2,2))}

odb2:=true;
{0D(0,0,1) APT2(3,4)V
0D(0,1,1 ) APIZ(3,4) V

(3i)(0< 1 <m A0D(i,0,21+1) APP2(3,4))} 
later

{00(0,0,0) A 10<T2 « 14 Alen (t2) =0 V
00(0,1,0) A17^t2<18 AT02(10,10) Alenconun(X2) =0V
(3i)(0 <i<m A00(1,0,21) APT2(11,14)) V
(3j)(0 Cd <3 A00(m,d,2m) APT2(H+7j,l4+8j))}
noaynj;
{00(0,0,0)AT 2=10 AT02(10,10) Alenoom|n(X2) =0V 
(3j)(0<j <3 A00(m, j,2m) APT2(11+7d,14+8d))}

12:=12+1
{00(0,1,0) A11 ct2<12 AT02(10,10) Alencomm(x2) =0V 
(3j)(1 C jC3 A00(m, j,2m) APT2(5+7J,8+8j))}

end
{00(0,1,0) A11CT2«12 AT02(10,10) Alenconini(x2) =0V
0D(0,0,1) APC2(3,4)V
0D(0,1,1) APT2(3,4) V
(31)(0<i<m A0D(i,0,21+1) APT2(3,4)) V
(3J)(1«d<3 A00(m,j,2m) APT2(5+7d,8+8d))}

end
{00(m,3,2n) APT2(26,32)V
0D(0,0,1) APT2(3,4) V
0D(0,1,1)APT2(3,4)V
(31)(0<l<m AOD(i,0,21+1) APT2(3,4))}

if 12 =3 —— stop2: =true
{Iodb2 Alod=m Astop2 APT2(27,34)}

□ 12^3—^nad2:=falsejk2:=0j kons(y){
{(3i)(0Ci^tn AON(1,0,21+1) APC2(6,10)) V
(31)(0<iCm A0A(i,0,21) A PT2(4,6))}

do 3 nad2 A k2 < 2 —
{(3i)(0Ci<m A0N(i,0,21+1) A PIZ (6,10))}

throufih 5 wąit
{(3i)(0Ci A0N(i,0,21+1) APP2(6,15))}

E,!NAD( ) —-
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{(31) (0 < i < m A0N(i,0,21+2) APT2(2,2))} 
nad2s=truej lods=lod+1

{(31)(0<l<m A0A(i+1,0,21+2) APT2(4,6))} 
later

{(3i)(0Ci<m A0N(i,0,21+1) APT2(12,16))}
nosyn4;
{false} 
k2:=k2+1 
{false} 

end}
{(31)(0<i<m A0A(i,0,2i) APT2(4,6)}

If k2=3 —-stop2:=true 
{false} 

□ k2^3 — skip 
{(3i)(0< Km A0A(i,0,2i) APT2(4,6))} 

end
{(31)(0<Km A0A(i,0,21) APT2(4,6))} 

end
{“Iodb2 Alod=m Astop2 APT2(27,34) V 

(31)(0<Km A0A(i,0,2i) AFT2(4,6))} 
end

{lod=m Astop2 APT2(27,34)}

7.2 , System dowodzenia

Zgodnie z rozważaniami w podrozdz. 4.4 ustalenie systemu dowodzenia 
polega na wyborze postaci asercji pmatch oraz tout. W ustaleniu sy
stemu dowodzenia wykorzystuje się istotną cechę analizowanego przykładu, 
mianowicie to, te w każdej czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji 
TH występuje tylko jedna instrukcja wejścia/wyjścia. Fakt ten znacznie 
upraszcza postać asercji pmatch oraz tout.

Przyjmuje się jeszcze jedno założenie upraszczające, że odcinki 
czasu przeterminowania - oznaczane przez - w procesie P^ są jedna
kowej długości.

Niech h^ będzie pewną historią lokalną w procesie P^ (1=1..n), 
i niech'' h{, h^ będą takimi historiami, że

hi = h^ n h^*

oraz

last „„„(h.) = last (h.), c orntn 1' 1' ’
czyli wszystkie oddziaływania X należące do h^* s^takie, że 
A.type = nosyn. Dla oddziaływania X e h{' niech [a^, bj będzie 
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odcinkiem czasu przeterminowania odpowiadającym zajściu tego oddziaływa
nia, tzn.

a^ = A.time - - 1,

A 
= A.time - 1.

Definiuje się dwie następujące asercje pomocnicze.

Definicja 7»1« Mówi się, że dwie zgodne historie lokalne , hg 
nie kojarzą się ze sobą końcami, co oznacza prawdziwość asercji 

nomatchtails (h^,hg), 

wtedy i tylko wtedy, gdy

last (h^) = last (h^), 

oraz dla dowolnego e hJ{' i dowolnego A2 e h^'

»>M42.42] - * •
Definicja 7.2, Mówi się, że chwila t Jest poza końcem historii 

hŁ, co oznacza prawdziwość asercji

offtail (h^, t), 

wtedy i tylko wtedy, gdy

t X |_a^, b^J —

dla dowolnego A£h”.
Ostatecznie postać asercji pmatching oraz tout wyznaczają na

stępujące definicje.

Definicja 7.3. Jeżeli instrukcje CM, CM są elementami procesów 
Rp P2, to

pmatching (CM,CM) <•. -">nomatchtails (x1tx2) ■

Definicja 7»Zt-« Dla instrukcji TH postaci

th try b; CM —*- AC lt ACq end

w procesie asercja tout TH Jest prawdziwa dla danego stanu s 
wtedy i tylko wtedy, gdy spełniony Jest Jeden z podanych niżej warunków: 
1. t= 1b(s), 
2. tb(s) i nie istnieje syntaktycznie skojarzona instrukcja wejścia/ 
wyjścia CM taka, że

t= match (CM,CM)(s) => pre (nosyn)(s)
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J. jeżeli Eb(s) i istnieje CM taka, że zachodzi implikacja w warun
ku 2, to istnieje łańcuch historii ch w procesie P2 zawierającym in
strukcję CM

taki,

gdzie

^chain^tch (CM, CM) ,Pg ch s

że dla każdego elementu h tego łańcucha zachodzi 

t=(nomatch (x1 ,h) Aba(CM,CM) [hA2j)(s),

chain^^^^y^gjjj y^ch) określa definicja 4.6, natomiast 

ba(CM,ĆM) <=>bef (CM,CM) V af t (CM,CM)

oraz

bef (CM,CM)<=>
Ot > 0)(Vt')(T1-V1-V2-t-1^t'< T^-Y^-t-1 => 

pre (CM) [t'/T2] Aofftail (X.,t')), 

aft (CM,CM)<=>

Ot > O)(Vt')(T^t <t'< T,]+v2+t => 

pre (CM) [t/T2]).

Wprowadzone asercje pmatching oraz tout wyznaczają niesprzecz- 
ny system dowodzenia poprawności częściowej programów.Wynika to z twier
dzenia.
Twierdzenie 7«1«

Zachodzą następujące implikacje:

possmatching (CM,CM) pmatching (CM,CM)

dla dowolnych syntaktycznie skojarzonych instrukcji wejścia/wyjścia CM, 
CM, oraz

timeout (TH) :=> tout (TH) 

dla dowolnej czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH postaci

th v try b| CM —»- AC It ACQ end.

Dowód.
Ze względu na ograniczenie' przyjęte na początku tego podrozdziału 

można przyjąć bez naruszenia ogólności, że program składa się z dwóch 
procesów P^, P2.

Zgodnie z określeniem wprowadzonym w punkcie 4.3.3 asercja 
possmatching (CM,CM) jest prawdziwa dla danego stanu s, gdy istnieje 
obliczenie takie, że CM,CM kojarzą się dynamicznie w stanie s. Niech 
h. , hp będą lokalnie obserwowalnymi historiami oddziaływań towarzyszą
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cymi obliczeniu, które prowadzi do skojarzenia dynamicznego CM, CM 
w stanie s. Oddziaływania , hg a4 oczywiście zgodne (w sensie de
finicji 5.16), a dla każdego oddziaływania należącego do oraz 
K2 należącego do hg takich, że A^.type = A.type = nosyn zachodzą 
warunki definicji 5.10, co oznacza, że związane z nimi odcinki czasów 
przeterminowania są rozłączne. Wynika z tego, że nomatchtails(h.|,h^)(s) 
= tt, a ponieważ s() = h^, s(x2) = hg, zatem i pmatching(CM,CM)(s) 
= tt.

Niech timeout (TH)(s) = tt dla instrukcji TH w procesie P^ 
oraz, oczywiście, s(Tj) s(Tg). Zgodnie z określeniem w punkcie 
4.5.5> oznacza to, że istnieje obliczenie, reprezentowane przez lokalne 
historie oddziaływań h^, hg takie, że s(x>,) = iXj, s(x2) = hg. Ponad
to dla instrukcji TH w konfiguracji wyznaczonej przez położenie stero
wania w procesie P^ bezpośrednio przed instrukcją nosyn, zaś w pro
cesie Pg - bezpośrednio przed pewną instrukcją różną od instrukcji wej- 
ście/wyjście bądź bezpośrednio po ostatniej instrukcji tego procesu są 
spełnione warunki definicji 5.10.

Jeżeli w stanie s warunek b jest fałszywy, to zachodzi 
tout (TH)(s) = tt. Jeżeli warunek b jest prawdziwy w stanie s oraz 
jeżeli nie zachodzi implikacja

match (CM,CM)(s) —> pre (nosyn)(s) 

dla żadnej instrukcji CM w procesie Pg, skojarzonej syntetycznie 
z CM, to oznacza, że nie jest możliwe w tym stanie skojarzenie dynami
czne CM z jakąkolwiek instrukcją. Zgodnie z definicją tout (TH) jest 
asercją prawdziwą w takim stanie s. Jeżeli natomiast implikacja taka 
zachodzi dla pewnego CM, to łatwo wykazać, że istnieje łańcuch histo
rii o własnościach wymaganych przez warunek 5 definicji 7.4. Istotnie, 
jeżeli zachodzi implikacja, to

match (CM,CM)(s) = tt 

oraz

match (CM,CM) [h2/x2](s) = tt 

bo s(xg) = ^2* a istnieje łańcuch ch, gdyż h2 jest jego, co 
najmniej jednym, elementem.

Z definicji obliczenia reprezentowanego przez h^, hg wynika, że 
pomiędzy CM a CM w czasie od stT^J-y^-l do s^ (T])-1 nie zacho
dzi skojarzenie dynamiczne. Oczywiście, spełniona jest asercja 
nomatch (X^,hg) w stanie s, a także musi być spełniona asercja 
ba(CM,SU) [bgAglts), gdyż w przeciwnym razie z faktu, że

bef (CM,CM) [hgA2] (s) = tt
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oraz

aft (CM,CM) (s) = tt

wynika, że - wbrew założeniu - w pewnej chwili odcinka czasu 
[s(t^)-v -1, s(t^)-1] zachodzi skojarzenie pomiędzy CM a CM. Podob
ne rozumowanie jest prawdziwe dla każdego h < h2 takiego, że

match (CM,CM) [h/x2] (s) - tt .

Zatem każdy element łańcucha ch spełnia własności określone przez de
finicję 7*4, co oznacza, że również w tym przypadku tout (TH)(s) = tt.

■
7.3 ° Dowody zgodności

Sprawdzenie, że asercje przedstawione w dowodach procesów spełnia
ją odpowiednie aksjomaty i reguły - oprócz reguły R7 - nie nastręcza 
żadnych trudności, dlatego w dalszej części przykładu ograniczono się 
do pokazania, że zachodzą wymagane warunki skojarzenia dla instrukcji 
komunikacji oraz warunki przeterminowania dla instrukcji pomocniczych 
nosyn.

W programie występują dwie pary syntaktycznie skojarzonych instruk
cji komunikacji:

1. P2!0DB(x) , P1?ODB(y)
2. P2?NAD( ) , P1 !NAD( )

Dla instrukcji z pierwszej pary dane są asercje:

pre (P2!0DB(x))<=> NN(O,O,O)A5<T1<15Alen(x1)=OV

Gi)(0<i<m ANN(i,0,2i) APT1(6,15))

post (P2 !0DB(x)) <=> NN(0,0,1) APT1(2,2)V
Gi)(0<i<m ANN(i,0,2i+1) APT1(2,2))

pre (P^?ODB(y))00(0,0,0)A 4<t2<13 Alen(x2)=0V

00(0,1,0) A11«t2<17 AT02(10,10)A 

l^coma/^ )=0
(3i)(0<i< m A00(i,0,2i) A FT2(5,13))V

(3j)(0< j <3 A00(m,j,2m) APT2(5+7j,8+Sj))

post (P1?ODB(y))<=> 00(0,0,1) A PT2(2,2)V

00(0,1,1 ) APT2(2,2)V

Gi)(0<i<m A00(i,0,2i+1) AFT2(2,2))

Prowadząc obliczenia zgodnie z definicją 4.4, otrzymuje się:

pre (?2 !0DB(x)) A pre (P^ ?ODB(y)) A inv (P^ , P2 ) <=>
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NN(0,0,0) A 00(0,0,0) A len(x1 )=0 Alen(x2 )=0 A5<,x2<13 V

NN(0,0,0) A 00(0,1,0) Alen(x1 )=0 Alenconua(x2)=O A11 ,t2<15A

T02(10,10)V

(31)(0<i< m ANN(i,0,2i) A00(1,0,21) APT1(6,13) APT2(6,15)) 

Ponieważ SEND (dur)dur=2, zatem prawa strona implikacji warunku 
skojarzenia dla X = (P^Pg,! ,x,t ) ma postać

((post (P2!0DB(x))A post (P1!ODB(y))A

Ainv (P1,P2))&1+2/t1,t2+2/t2])

[x/y, , x£ x"/x2] <=>

((NN(0,0,1)A 00(0,0,1)V

NN(0,0,1)A 00(0,1,1) V

(3i)(0<i<m ANN(i,0,2l+1) A 00(1,0,21+1) A PTI (0,0) APT2(0,0))

Qx/y, x^ X A1 ,x £ X /x 2 ] <=>
NN(0,0,0)A 00(0,0,0)V

NN(0,0,0) A00(0,1,0)V

(31) (0< i< m ANN(i,0,2i) A00(1,0,21))

Ostatnia równoważność wynika stąd, że zachodzi

NNd.j.kJlj^AAJ <=> NN(i,j,k-1)

oraz

PTI (O,O)[x1nX Ą <=> true

i podobne równoważności zachodzą dla predykatów 00 i PT2. Stąd wyni
ka ostatecznie, że

pre (P2!0DB(x)) Apre (P^ODB (y)) A inv (P1tP2)=>

((post (P2 ! ODB(x)) Apost (P2?0DB(y)) A inv (P^Pg))

[t1+2/t1 ,t2+2/t2] ) [x/y, x^X /x>| »X2nA/x2]» 

co oznacza zachodzenie warunku skojarzenia dla pierwszej pary skojarzo
nych syntaktycznie instrukcji komunikacji. Z drugą parą instrukcji są 
związane asercje:

pre (P2?NAD() )ez>(3i)(1<l<m AN0(i,0,2i-1 ) A PTI (6,15))

post (P2?NAD())<=>(3i)(1<i<m AN0(i,0,2i) APT1(2,2))

pre (P1!NAD()) <=>(31)(0<i <m A0N(i,0,2i+1) APT2(6,15))

post (P1 !NAD())<=> (3i)(0Cl <m A0N(i,0,2i+2) APT2(2,2))
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Prowadząc, jak poprzednio, odpowiednie obliczenia, otrzymuje się:

pre (P2?NAD()) A pre (P^ !NAD()) Ainv (PpPg)^

(Si)(1<i<m-2 AN0(i,0,2i—1 ) A0N(i-1,0,2i-1) APT(6,15) APT2(6,15)) 
oraz dla X » (P1fP2,?,( J,^)

((post (P2?NAD()) Apost (P1INAD()) Ainv (P1,P2)) [T1+2/T1,t2+2/r2] )

(3i)(1<i<m-2 AN0(i,0,21) A0N(i-1 ,0,11) APT1(0,0) APT2(0,0))

(3i)(1<i<m-2 AN0(i,0,2i-1) A OH (i-1 ,0,21-1) )

co oznacza, że także dla tej pary zachodzi warunek skojarzenia.
W programie występują cztery instrukcje pomocnicze pustej komuni

kacji, oznaczone w tekście skomentowanego programu przez nosynl. .. 
..., nosyn4. Są z nimi związane następujące asercje:

pre (nosynl )e=ó NN(O,O,O) MKt^IG Alen(x^ )=0 V 

(3i)(0<i<m ANN(i,0,2i) APM(12,16))

post (nocynl )<=> false

pre (r.osyn2)<=> (31)(1 < i<m ANO(i,0,21-1) APT1 (12,16)) 
post (nosyn2) <z=> false

pre (nosyn3)<:—ó 00(0,0,0) A10<t2 <14 AlenAg )=0 v

00(0,1,0) A17 <^<18 A 102(10,10) A

len (XP)=0 Vcomm
(31)(0<i <m A00(i,0,2i) APT2(11,14))V

(3j)(O <j <3 A00(m,j,2m) APT2(11+7j,14+8j))

post (nosyn3)<=> 00(0,0,0) At =io AT02(10,10) Alen „mm(X,)=OV

(3j)(0< j <3 A00(m,j,2m) APT2(11+7j,14+8j))

pre (nosyn4)<=>(3i)(O <1 <m A0H(i,0,21+1) AFT2(12,16)) 

post (nosyn4)<zr> false

W obliczeniach warunków przeterminowania dla instrukcji nosynl 
oraz nosyn3 występuje asercja match (P2! ODB(x) ,P,j ?ODB(y)), a dla 
instrukcji nosyn2 oraz nosyn4 -asercja match (P2?NAD( ),P1!NAD()). 
Asercje te mają następującą postać:

match (P2!0DB(x),P1?0DB(y))<=>

(3t)(T1-6<t <^-1 A(pre (P2!0DB(x)) Apre (P1?ODB(y))A
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inv (P1tP2))

(3t)(r1-6<t <^-1 A

NN(0,0,0) A00(0,0,0) Alen(x1)=0 Alen(x2)=0 A5^t<13 V

NN(0,0,0) A00(0,1,0) Alen(xd)=0 Alen„„mm(x->)=0 A11«t<15 i c omm ł
AT02(10,10) V

(3i) (0 < i <m ANN(i,0,2i) A00(1,0,21) A PTI (6,1?) Lt/^J))^ 

NN(0,0,0) A00(0,0,0) Alen(x1)=0 Alen(x2)=0 Ae^ C19 

NN(0,0,0)A00(0,1,0) Alen(x1)=0 Alencomm(x2)=O AT02(10,10) A

16 <^<21
(31)(0<i<m ANN(i,0,21)A 00(1,0,21) APT1(7,19))

match (P2?NAD( ).P^ !NAD())Cz>

(3t) (t^ -6 t -1 A(pre (Pg?NAD())Apre (P^!NAD())) A

inv (P1,P2))[t/T1])<=>

Gtj^-e^tc^-i a

(31) (1 i AN0(i,0,21-1) A 0N(i-1,0,21-1) A PTI (6,15) ) )<=>

(31)(1 ^l^m AN0(i,0,21-1) A0N(l-1,0,21-1) APT1(7,21))

Należy dodać, że tnatch (CM,CM) jest równoważny match (CM,CM) po za
stąpieniu przez Tg.

Na podstawie powyższych wzorów można wyliczyć zbiory wszystkich 
łańcuchów historii:

" chainmatch(P2!0DB(x),P1?ODB(y)),Pg 

zawiera

h21 = ( ) dla NN(0,0,0) Alen(x>])=0 A6^T1^15, 
p o i

^21 = < )» ^22 = ^2’^°^ dla NN^tO.O) Alen(x 1)=O AIĆ^T,] ^19 
h^ = (P2,10) dla NN(O,O,O) Alen(x1 )=0 ABO^t^^SI, 

hg^ - historię o długości ^=2i (0<i<m)

dla NN(i,0,2i)APT1(7,19)

~ chalnmatch(Pg?NAD( ),?11NAD()),P2 

zawiera 
*1 -i

h2^ - historię o długości lenCOoim^^21
dla N0(i,0,2i-1) APT1(7t21)

- cha^nmatch(P^?ODB(y),Pg!0DB(x)),P^
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zawiera
h^ = ( ) dla 00(0,0,0) Alen&2)=0A6«T2<19V

00(0,0,0) AlenC0Bm(x2)=0A

T02(10,10) A16<t2<21
h^ _ historię o długości )=2i (0<i<n)

dla 00(i,0,2i) APT2(7,19)

- ohainmatch(P1!NAD( ), P2?NAD()),P1 

zawiera
hJ4 - historię o długości len.^__(h2d )=2i-1 (1<i<m)

dla 0N(i-1,0,2i-1)APT2(7,21)

Łatwo można sprawdzić, że wymienione historie nie kojarzą się koń
cami z odpowiadającymi im historiami w procesach partnerskich. Na przy
kład dla historii generowanych przez

chainmat ch(P2!ODB(x),P1?ODB(y)),P2

/i 2
historia h^ nie kojarzy się końcami z = ( )» bgg z X ^ = ( ), 
h^ o długości lenComm^21 ) = 2i (0<i<m) z o takiej samej 
długości itd.

Zatem wynika stąd wniosek, że asercję nomatchtail, stanowiącą 
element asercji tout (TH), można w dalszych obliczeniach pomijać. Ob
liczenia dla kolejnych instrukcji TH1, ..., TH4 przedstawiają się na
stępująco:

bef (P2IODB(x),P1?ODB(y))<=>

Gt>O)(Vt')( Tj-H-t^t'^ r^-6-t => pre (P1?ODB(y )) [t'A2])A 

offtail (x2,t')

a stąd wynika:
bef (P2 !0DB(x) ,P1 ?ODB(y)) [h^ A2] <=>

(3t>0)(Vt')(T1-11-t<t'< T^-6-t =>

00(0,0,0) A4^t'<13)<=>

00(0,0,0) Aló^.
bef (P2! 0DB(x) ,P1 ?0DB(y)) [h^A^ C=>

00(0,0,0) Al6<T1t
bef (P2!0DB(x),P1?0DB(y)) [h|2A2] <=>

(3t >O)(Vt' )(T1-11-t<t'< ^-6-t =>
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00(0,1,0) A11 <t'<17)
00(0,1,0) A 23<T1t

bef (P2!0DB(x),P1?0DB(y)) O^A^ «

00(0,1,0) A 2J <T^ ,
bef (P2!0DB(x), P1?0DB(y)) [^Ag] <=>

0t>O)(Vt*)(T1-11-t<t*<T1-6-t =>
00(1,0,21) A last (h^) .time+5<t'< 

last (hg^ ).time+13 <=>

00(1,0,21) A last ).time+17<T1

dla tuL o długości lenrnmm^h2-l )=2i (0<i<m).c. i wium c. i
Podobnie oblicza się

aft (P2! 0DB(x) ,P1 ?ODB(y)) <=> 

Gt>0)(Vt')(T1+t<t'<T1+5+t pre (P1?ODB(y)) [t'A2]) 

a stąd

aft (P2 !0DB(x) ,P1 ?0DB(y ) ) «=>

(3t>0)(Vt')(r1+t^t'< T1+5+t => 

00(0,0,0) A4<t'<1? <=>
00(0,0,0) A^^S,

aft (P2!0DB(x.),P1?0DB(y)) [h^A^ <=>

00(0,0,0) A T^S,

aft (P2! 0DB(x) ,P1 ?ODB(y) ) [h22A2] <=^ 

00(0,1,0) A <12,
aft (P2! 0DB(x) ,P1 ?0DB(y)) [^Aj

00(i,0,2i) A^^last (^ ).time+8

Ponieważ warunki 1, 2 definicji 7.4 nie zachodzą, zatem wynika stąd po
stać asercji

tout (TH1)<=>

(3ch)(chainmatch(Ei!Odb(x),P2(0DB(y)),P2(ch)A 

(Vhech)(ba(P2!0DB(x),P1?0DB(y))[h/x2] )) <=> 

NN(O,O,O) Alent^ )=0 A6<t1^15 A00(0,0,0) A

(t1»16 VTi^8)V
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NN(O,O,O) Alen( )=0 A 16<t 1 < 19 A 00(0,0,0) A^ >16 Vt1<8) A

00(0,1,0) A(^ >2JVt1<12)V

NN(0,0,0) Alen^)^ A20<R)<21 A00(0,1,0) Af^ >2? ^<12^ 

(31)(0<i<m ANN(i,0,2i) A PTI(7,19)A

00(1,0,21) A ( X] >last(h2i ).time+17 V t,j last(h2<| ).time+8))

NN(O,O,O) A len(X/] )=0 A 00(0,0,0) A 6 < < 7 V

(31) (0< i< m ANN(i,0,2i) A00(i,0,2i) A

(JT1(7,7) vm(17,19))) 
Zatem

pre (nosynl) A tout (THIJĆ^

NN(O,O,O) Ali <^<16 Alen(x1 )=0 A00(0,0,0) A6<r1<7V 

(31) (0<i< m ANN(i,0,2i) A 00(1,0,21) A PTI (12,16) A 

(FT1(7,7) VFT1 (17,19))<=> falae 

co dowodzi warunku przeterminowania dla noaynl. 
Dla instrukcji TH2 oblicza aięt

bef (P2?NAD( ),R]!NAD())C=>

(3t >0)(Vt')(T1-11-t<t'< X]-6-t => pre (P^ !NAD( ) ) [t'A2] A 

offtail (X2»*'))

bef (P2?NAD( ^IMADO) <=>
0N(i,0,2i) A lastU^ ) .time+18 

dla h^ 0 długości len^^h^)=2i-1 (Kl<m),

aft (P2?NAD( ) ,P11NAD() )<=>

(3t 0) (Vt') (t 1 +t < t+5+t => pre (P1! NAD()) [t/r2J )»
aft (p2?nad( j.p^nado) [h^1/x2]c=>

0N(i-1,0,21-1) A laat(h21) .time+10$-r1, 
dla o długości len (hl. )=2i-1 (1<i<m).

Ponieważ nie zachodzą warunki 1, 2 definicji 7.4, więc postać asercji

tout (TH2)<=>
Gi)(1 Km AN0(i,0,2i-1) A PTI (7,21) A

0N(i-1,0,21-1) A (last(h^1 ).time+18«f 

last (h^ ) .time+10 .
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Zatem
pre (noayn2) Atout (TB2)

Gi)(1<i<m AN0(i,0,2i-1) A0N(i-1,0,21-1) Am(12,16) A

(PTI(18,21)V PTI(7,10))) <=>false 

co również dowodzi warunku przeterminowania dla nosyn2.
Jeśli chodzi o instrukcję TH3, należy zauważyć, że warunek 2 de

finicji 7.4 zachodzi dla stanów spełniających asercję

(3j)(0 <j <3 A00(m, j,2m) APT2(11+7j,14+8j)).

Dla pozostałych stanów oblicza sręs

bef (P1?0DB(y),P2!0DB(x))<=^ 

(3t>0)(Vt')(r2-11-t<t'< x2-6-t => pre (P2!0DB(x)) [t/^] A

offtail (X2,t))
bef (P1?0DB(y),P2!0DB(x))[łL}1/X1J <=>

NN(O,O,O) At2>22,
bef (P1?0DB(y),P2!0DB(x))[h^1/x1]<=>

o
NN(i,0,2i) At2 ^lastth^.titne+IS

dla h?. o długości lenComm^h11 )=2i (0<i<m),

aft (P1 ?ODB(y ) ,P2 !0DB(x) )<=>

(3t ^0)(Vt')(T2+t<t^r2+5+t zzz> pre (P2!0DB(x)) [t/r1],
aft (P1?0DB(y),P2!0DB(x)) [h^A^]

NN(0,0,0) At2^10,
aft (P1?0DB(y),P2!0DB(x))[h^1/x1] <=>

pNN(i,0,2i) At2< last(h11 ).time+10
dla h^.| o długości lencomB1(b^1 )=2i (0<i<m).

Stąd postać asercji

tout (TH3)<=>Gj)(0C j<3 A00(m,j,2m) APT2(11+7j,14+8j))V 
(00(0,0,0) Alen(X2)=0 A6<t2<19 V

00(0,1,0) A len (Xp)=O A T02(10,10) A16<t2< 21) A c u mui ł ł
NN(0,0,0) A(t2>22 Vt2<10)V

(3i)(0< i<m A00(i,0,2i) APT2(7,19) ANN(i,0,2i) A
(r2 5-last(h^ ).time+18 V 
t2 < last (h^ ) .tlme+10))) <=>

(3j)(0< j<3 A00(m,j,2m) AFT2(11+7j,14+8j))V
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(00(0,0,0) Alen(x2)=0 A6^t 2< 10 ANN(0,0,0) V

Gi)(0<i<mA00(i,0,2i) ANN(i,0,2i)A
(PT2(18,19) V PT2(7,1O))

Zatem

pre (nosyn?) Atout (TH?)
(3j)(0^j<3 A00(m,j.2m) APT2(11+7j,14+8j))V
00(0,0,0) ANN(O,O,O) A len(x2)=0 A6<t2<10 V

(3i)(0<i <m A00(i,0,2i) A NN(i,0,2i) A
(PT2(7,1O) VPT2(18,19))) A

(00(0,0,0) A10^T2<14 Alen(i2)=0 V

00(0,1 ,0)/\17<t2-s? 18 AT02(10,10) Ąlencomnł(x2)=O V 

(3i)(0<i<m A00(i,0,2i) APT2(11,14)) V 
(3j)(O<j<3 A00(m,j,2m) AIT2(11+7j,14+8j)))

Biorąc pod uwagę, że

post (nosyn? )fx2n xns^2J

00(0,0,0) At?=10 AA tlme=10 Alen „__(y5)=0 V Ł W GUUUu Ł
(3j)(0<j <3 A00(a,j,2m)APT2(11+7j,14+8j)) 

widać, że zachodzi implikacja

pre (nosyn3) A tout (TH3)=>post (nosyn3)fx2 xn8A2J

gdzie: xns = (F2,*2).
Dla instrukcji TH4 oblicza się

bef (P1!NAD( ),P2?NAD())<=3

(3t >0)(Vt*)(T2-11-t<t'< x2-6-t=>

pre(P2?NAD( ) ) [t*A J A offtail (x2,t'))
bef (P1!NAD( ),P2?NAD())[u}1/x1]<=>

N0(i,0,2i-1) A?2 ^lastCh^ ).time+18

dla 1l{1 o długości lencomm(iŁ}1 )=2i-1 (1<i<m).

aft(P1!NAD( ),P2?NAD())

(3t >0) (Vt') (r 2+t <t*< r2+?+t => pre (P2 ?NAD()) [t'A1] )

aft (P1 !NAD() ,P2?JJAD()) Aj <=>
N0(i,0,2i-1) At 2 <last(uj1).time+10

dla o długości lenco^dij^! )=2i-1 (1<i<m).
Ponieważ nie zachodzą warunki 1,2 definicji 7.4, stąd postać asercji

tout (TH4)<=>
( 3 1 < i^ m)(0N(i-1,0,2i-1 ) A FT2(7,21 ) AN0(i,0,2i-1) A
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(t2 >last(h^ ).time+18 V

Tg < lastChj^ ) .time+10)) <—>

Gi)(1 m A0N(i-1,0,21-1) AN0(i,0,21-1) A 
(PT2(?,10) VPT2(18,21))

Zatem

pre (nosyn4)Atout (TH4)<—>false

co dowodzi zachodzenia warunku przeterminowania dla TH4-, 
kończy dowód warunków zgodności.

a tym samym

8. ZAKOŃCZENIE

Zasadnicze wyniki pracy sprowadzają się do przedstawienia metody 
opisu semantyki programów współbieżnych wykonywanych w środowisku czasu 
rzeczywistego oraz metody dowodzenia własności dla takich programów. 
Jak wspomniano we wstępie, oba te problemy nie były dotąd przedmiotem 
szczegółowych badań, a nawet nie było ogóli^ch ich sformułowań. Rezulta
tem pracy jest więc oryginalne sformułowanie przedmiotu badań. Osiągnię
te wyniki wymagają skomentowania a ponadto należy wskazać na obszary wy
magające dalszych badań.

1. W pracy został zdefiniowany prosty język czasu rzeczywistego 
RTCSP bazujący na języku CSP Hoare'a. Najistotniejszym elementem języka 
jest czasowo uwarunkowana instrukcja komunikacji. Poza tym, że tego ro
dzaju konstrukcja okazała się bardzo dogodna do rozwiązywania wielu pro
blemów czasu rzeczywistego np. C102J, to równie Istotną konsekwencją 
jej użycia jest brak blokad podczas wykonywania programu. Patrząc z pun
ktu widzenia potrzeb praktycznych, wydaje się, że warto w dalszych bada
niach uwzględnić również inną czasowo uwarunkowaną instrukcję komunika
cji

1=1 
a więc o postaci podobnej do instrukcji TH, natomiast różniącej się 
od niej tym, że wartość v oznacza pewien konkretny moment czasu (a 
nie długość pewnego odcinka czasu). Przed upływem tego momentu należy 
oczekiwać na zajście jednej z instrukcji wejścia/wyjścla CM^ (1=1..n), 
a po jego upływie - realizować instrukcję AC. Zbadanie tej instrukcji 
i określenie semantyki oraz podanie odpowiedniej reguły o systemie dowo
dzenia nie stanowi istotnego problemu} nie poruszano go w pracy, aby 
nie zwiększać jej objętości. Trudniejszym natomiast problemem byłoby 
uwzględnienie możliwości zagnieżdżania procesów - problem ten pozostaje 
otwarty do dalszych badań.

till v try Q bi;CMi—‘-AC. later AC end,
..n 1
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2. Środowisko wykonawcze, ''.prowadzone oryginalnie w pracy, charak
teryzuje ograniczony niedeterminizm (wynikający z przyjęcia założenia, 
że czas realizacji elementarnych kroków obliczeniowych jest skończony). 
Wydaje się, że charakterystyka ta jest całkowicie wystarczającą do opi
su środowiska wykonawczego działającego bezawaryjnie i nie ma potrzeby 
jej rozszerzania. Sensowne natomiast byłoby rozważenie, oprócz przyjęte
go w pracy modelu czasu absolutnego, modeli ewentystycznych. Należy na
tomiast podkreślić, że przedstawiony aparat bez żadnych kłopotów daje 
się zastosować, gdy chód lokalnych zegarów w procesach składowych pro
gramów jest różny. Przedstawienie semantyki języka programowania z taki
mi zegarami wymaga w zasadzie tylko modyfikacji definicji 3.5-3.11 
i drobnych modyfikacji definicji relacji zmiany konfiguracji. Z wprowa
dzaniem zegarów lokalnych o różnym chodzie pojawiają się jednak nowe 
problemy: mechanizmy i metody synchronizacji zegarów.

3. W opisie semantyki języka czasu rzeczywistego wykorzystano i od
powiednio rozszerzono podejście operacyjne z metodą indukcji struktural
nej Plotkina. Możliwość pełnego ujęcia semantyki tak złożonych obiektów, 
jakimi są programy czasu rzeczywistego, wskazuje na niezwykle dużą siłę 
ekspresji tego podejścia. Dodatkową zaletą podejścia Plotkina jest to, 
że daje się równie dogodnie stosować do wyrażania semantyki języków nie- 
imperatywnych.

4. Praca jest pierwszą publikacją, w której formułuje się system 
dowodzenia własności programów współbieżnych czasu rzeczywistego. Wyko
rzystano tu i odpowiednio przystosowano klasyczną logikę Hoare*a. Uzy
skany efekt można oceniać dwojako.

Z jednego punktu widzenia należy oceniać efektywność stosowania 
opracowanego systemu dowodzenia. Przeanalizowane proste przykłady wska
zują na niezmiei^ną złożoność zagadnienia - bogactwo sytuacji, które na
leży brać pod uwagę przy weryfikacji programu. Stąd wynika, że niezależ
nie od tego jakie podejście byłoby stosowane, to przy założeniu, że nie 
wprowadza się istotnych uproszczeń, cała złożoność zagadnienia przenosi 
się do weryfikacji. Wypływa stąd wniosek, że praktyczne stosowanie pro
ponowanego podejścia może pociągać konieczność wprowadzania uproszczeń. 
Możliwość taka istnieje dzięki wprowadzeniu pojęcia schematu systemu do
wodzenia, co pozwala na wprowadzenie uproszczeń w miejscu najbardziej 
istotnym - tzn. w postaci warunków zgodności. Druga istotna możliwość 
uproszczeń, nie poruszona w pracy i wymagająca dalszych rozwinięć, tkwi 
w zastępowaniu środowisk: sensowne byłoby niekiedy rozpatrywanie własno
ści programów w środowiskach zastępczych. Sens tego zastąpienia sprowa
dzałby się do zbadania, czy jeżeli program ma pewne udowodnione własno
ści w środowisku zastępczym, to ma je także w środowisku oryginalnym 
[104j.
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Z drugiego punktu widzenia można pytać, czy istnieją potencjalnie 

inne podejścia do rozwiązywania problemu weryfikacji programów współ
bieżnych czasu rzeczywistego. Tytanie jest sensowne m.in. dlatego, że 
w przedstawionej pracy uzyskano niejako kres tego co można uzyskać bazu
jąc na logice Hoare'a. Nie ma podstaw do oczekiwań, iż zachowując podej
ście Hoare a, da się otrzymać obliczeniowo prostsze systemy weryfikacji. 
Dlatego nasuwa się kwestia wykorzystania innych podejść. Aktualnie 
wśród nich można wymienić tylko jednego potencjalnego kandydata - jest 
nim logika temporalna. Należy jednak zwrócić uwagę na dwie okoliczności. 
Po pierwsze: dotąd słabo jest jeszcze rozpoznany związek pomiędzy formu
łami logiki temporalnej a semantyką języków programowania, Z dotychcza
sowych prac nasuwa się jednak wniosek, że związki takie będą łatwiejsze 
do przedstav;ienia dla języków nieimperatywnych, np. CCS, LOTOS niż dla 
języków imperatywnych, a więc takich jak RTCSP. Po drugie: dotychczaso
we prace w zakresie logiki temporalnej nie uwzględniają czasu rzeczywi
stego, tak jak robi się to w niniejszej pracy.

A zatem przedstawione w pracy podejście pozostaje jedynym, które - 
pomijając problem złożoności obliczeniowej — daje rozwiązanie zagadnie
nia dowodzenia własności programów współbieżnych w czasie rzeczywistym, 
natomiast dopiero przyszłość może rozstrzygnąć o przewadze innych po
dejść.



ZAŁĄCZNIK - DOWODY LEMATÓW

Dowód lematu 3.1

Dowód prowadzi się metodą indukcji strukturalnej. Oddzielnego roz- 
ważenia wymagają przejścia z każdego spośród wymienionych podzbiorów 
konfiguracji. Ze względu na podobieństwo prowadzenia analizy dowód ogra
nicza się do pokazania prawdziwości lematu dla przejścia z
^Eprog \ (Eproc u Próg)’ Oznacza to« ż« “ależy pokazać prawdziwość tez: 

Jeżeli 0 = <p,s,c>, P 6 Eprog \ (Eproc u Próg) i a—-a", gdzie
a' = < p',s' ,c' > i A £ A , to:
1) jeżeli A = a , to p' e Eprog \(Eproc u Próg) u Próg \Proc,
2) jeżeli A =AgllAa, to p' G Eprog \ (Eproc u Próg),
3) jeżeli A = A IIAc, to p' e Eprog \(Eproc u Próg) u Próg \ Proc,
4) jeżeli A = A„_, to p ' e Eprog \ (Eproc u Próg) u Próg \ Proc.

Fakt, że p G Eprog \(Eproc u Próg) oznacza, że p składa się
co najmniej z dwóch procesów, zapiszmy 
przynajmniej jeden proces P^ G Eproc,

P = II Pk. n >2 oraz 
i ma postai

P± : PDpECi

gdzie: ECptsGC I GCjAC I SY I SYjAC.
Dla tych procesów składowych p^, które są elementami zbioru 

Proc możliwe są tylko takie przejścia, które są pokazane przy wierz
chołku £ pro,, aa diagramie. Wszystkim tym przejściom towarzyszy od
działywanie A = e. Jeśli nie następuje przejście do Sabort<to wszyst
kie pozostałe przejścia zachowują potrzebne własności.

Istotnie, rozważając wszystkie te przejścia, otrzymuje się:
a) Jeżeli

< Pj,s,c <s',c'>, 

to

<p,s,c ><p,s',c'>

gdzie:

jeden 
a gdy

pj

= k=lU»n Pk

g Eproc \ Proc
n > 2, wtedy p

Ponieważ n ■> 2 oraz istnieje co najmniej

zatem gdy n = 2, wtedy p' g Eproc \ Proc,
g Eprog \(Eproc u Próg).

P
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b) Jeżeli
<Pj,b,c>-^— <p’,s',c'>, 

gdzie na mocy hipotezy indukcyjnej

należy do Eprog \(Eproc u Próg), 
c) Jeżeli

Pj e Proc, to 

dla k j.

ponieważ Pj e Proc.

<Pj»S,C >-^-«-<Pj,8' ,c'>,

gdzie na mocy hipotezy indukcyjnej pj e Eproc \Proc, to oczywiście 
p' = . Jl Pk’ 

k=l..n *
gdzie p= p dla k j, również należy do Eprog \ (Eproc u Próg).

Dla tych procesów składowych pit które są elementami zbioru
Eproc należy rozpatrzeć następujące przypadki:

Jeżeli EC^ = GC, to możliwe są tylko przejścia pod wpływem od
działywania X = e. Zbiór tych przejść pokazują luki wychodzące z wierz
chołka EQcm na diagramie. Stwarzają one konieczność analizy dalszych 
pięciu podprzypadków przejść, którym nie towarzyszy zerwanie obliczeń.

d) Jeżeli
<GC,s,c>-V <s',c'>.

to
<p ,s,c >-^*-<p' ,s' ,c'>.

gdzie: p = n p k, i jeżeli p. 
k=l..n x
k/i

do zbioru Eproc, to p 6 Próg \ Proc, 
e) Jeżeli

był jedynym procesem należącym

<GC,s,c > —^<AC',s‘,c’>, 
to

<p,s,c>—-- <p',s',c'>,

gdzie: p = n P kt P = P^ dla k i oraz P g Proc na mocy 
hipotezy indukcyjnej, wtedy p e Próg \ Proc.

f) Jeżeli

<GC,s,c >^<GC* ,s' ,c' >, 

to oczywiście z hipotezy indukcyjnej p^ e Eproc i p e Eprog \ 
\(Eproc u Próg).

g) Jeżeli
<GC,s,c >-^<SX',s',c'>,

to p e Eproc i p e Eprog \(Eproc u Próg).
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h) Jeżeli
< GC,s,c >—S-<SY',AC',s*,c'>, 

to przypadek jest analogiczny do g).
Jeżeli EC^ = GC;AC, to analiza przypadków jest prawie taka sama 

jak wyżej dla EG^ = GC.
Jeżeli EC^ = SY, to potrzebna jest analiza następujących przypad

ków:
i) Istnieje tylko jeden proces Pj e Eproc lub istnieje więcej 

procesów ze zbioru Eproc, lecz możliwe jest tylko przejście pod wpły
wem oddziaływania X„„, wtedy: II o

Xns _ %
<SY,s,c>----- *- <AC ,s ,c >

co jest równoważne przypadkowi e).
j) Istnieje więcej niż jeden proces ze zbioru Eproc oraz pomię

dzy procesem p. a P > zachodzi możliwość synchronizacji, wtedyJ K
A a % %

<SY,s,c>---- >-<SY ,s,c > w procesie Pj 

oraz analogiczne przejście jest możliwe w procesie p^ pod wpływem Xg. 
Łącznie zachodzi zatem oddziaływanie X U X , przy czym w każdym z pro- s s
cesów składowych p., p. e Eproc na mocy hipotezy indukcyjnej, zatem 

j K
p £ Eprog \(Eproc U Próg).

k) Istnieje więcej niż jeden proces ze zbioru Eproc oraz pomię- 
dynamiczne. Wte- 
Xc, a łącznie 

dzy parą takich procesów p^, pzachodzi skojarzenie 
dy w obu procesach są możliwe oddziaływania Xfi oraz 
zachodzi oddziaływanie Xcll Xc» Zatem

Xc % _
<SY,s,c>---- <AC ,s ,c >,

w procesie p^ oraz podobnie w procesie p Oznacza 
p', p5 e Proc, a więc na pewno p 6 Próg u Proc.

to, że

Jeżeli EC^ = SY;AC, to analiza jest taka sama jak dla EC^ = SY.
Zatem po zbilansowaniu przypadków a), ..., h) otrzymuje się tezę 

1, przypadek i) daje tezę 4, przypadek j) - tezę 2 oraz przypadek k) 
tezę 3. ■

Dowód lematu ^.2

Dowód prowadzi się metodą indukcji strukturalnej. Spośród przypad
ków wymagających rozpatrzenia wystarczy ograniczyć się do najbardziej 
istotnego, gdy p 6 Eprog \(Eproc U Próg), bowiem w pozostałych przypad
kach teza wynika bezpośrednio z definicji relacji zmiany konfiguracji.
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Fakt, że p e Eprog \(Eproc u Próg) oznacza, że p składa się co 
najmniej z dwóch procesów oraz przynajmniej jeden proces należy do zbio
ru Eproc. Zatem n >2. Rozpatrzenia wymagają następujące przypadki:

1. Istnieje p^ eProc, wtedy z hipotezy indukcyjnej wynika, że 
istnieją p^, s, c takie, że

<Pifs,c > —^-<p^,s',c‘>|<s',c'> | abortion.

Oznacza to również istnienie odpowiedniego przejścia z konfiguracji 
<p ,a,c>.

2. Nie istnieje p^ e Proc, czyli e Eproc \Proc, i istnieje 
wśród nich p^ postaci P^sPD^jGC lub P^jPD^jGCjAC. Zgodnie z zało
żeniem 2, istnieje alternatywa otwarta w GC w stanie s. Zatem ist
nieje przejście

<P1,s,c> —+ <p^,s* ,c‘> ,

gdzie: p^ 6 Eproc, a stąd również odpowiednie przejście z konfigura
cji <p,s,c>.

3. Jeżeli p^ € Eproc \ Proc oraz nie istnieje p^ postaci jak w 
p. 2, to oznacza, że P^ są postaci P^: PD^jSY^ lub PpPDpSYpAC^

a) Niech wszystkie SY^ są postaci BS^ = t^ wt CC^ lt AC^ 
Możliwe są tu dwie sytuacje:

- istnieje para p^, Pj taka, że

[[SYNCH (Pi.Pj)]!^ = tt.

W tym przypadku istnieją oddziaływania Xs, As, dla których są możliwe 
przejścia z <p.,s,c> pod wpływem X oraz z <p.,s,c> pod wpływem 
a’ a sam^m istnieje odpowiednie przejście z konfiguracji <p,s,c> 

pod wpływem Xg11 Xg.
- nie istnieje para procesów, które synchronizują się ze sobą. 

Niech p^ będzie tym spośród procesów składowych, dla których jest 
spełniony warunek

c(cl ) + tŁ < c(cl Pj) + tj, dla j / i.

Dla tak wybranego procesu zachodzi oczywiście

[NOSYN (Pp.PpIo = tt dla j / i, 

a zatem istnieje przejście z konfiguracji <p^,s,c> pod wpływem oddzia
ływania X , a stąd także odpowiednie przejście z konfiguracji ns
<p,s,c> pod wpływem tego samego oddziaływania.

b) Jeżeli istnieje SY^ postaci AS^, to z założenia 1 istnieje 
także pj takie, że

[[MATCH (Pi.ppB a = tt,
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oraz

8

czyli możliwe są przejścia z <p^,s,c> pod wpływem pewnego Ac 
z <P4,a,c> pod wpływem pewnego A , czyli również przejście z

d G «»
<p ,s,c> pod wpływem oddziaływania A II A , c c

Dowód lematu

Dowód własności 1 jest następujący. Niech p' będzie takie jak 
określa własność 1. Z definicji relacji zmiany konfiguracji wynika, że 
przejście do konfiguracji, w której składowa przyjęła zakładaną po
stać, mogło nastąpić tylko w wyniku przejścia od pewnej konfiguracji 
a" = <p ",s",c">, w której składowa pp przy założeniu, że p" = 
= k 1" nP^’ ma I)0Sta^ ^i5 lub P^s PD^;BS^; ACV. Także z de
finicji relacji zmiany konfiguracji wynika, że przejście takie mogło na
stąpić tylko z jednoczesną zmianą pewnej składowej p'!, która ma po- u %
stać tego samego rodzaju co p£. Zatem przejście o —»- + o można zde- 
komponować na

A II Ao s s 
a----->-» a", a"----------- »-o"^ o”*—»-» o

przy czym

0 =\ il Pi, >s ,c ijest taka, ze
k=l..n K

*
S - 9

#/*z _ ***x ***/ ** * .c (cl pt ) = C (ęl p J )

a ponadto

pT =p;, p'" =P‘.

Ponieważ zmienna wolna i zegary procesów są rozłączne oraz

FV(p£) C FV(pi), FV(Pj) c FV(p‘), 

zatem

S" |FV(Pp) uWtPj) = 3 | FV(P^) U FV(p\) 

a także

s'(cl Pp) = S*(cl Pj). 

s s
Ponieważ warunkiem przejścia o"----------*-a" ' była prawdziwość predyka
tu

JSYNCH (pj, p”)]^, = tt 

stąd z definicji predykatów SYNCH, MATCH wynika, że
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([MATCH = tt.

Prawdziwość własności 2 dowodzi się podobnie. a

Dowód lematu $.1

Prawdziwość aksjomatów Al, A2 jest oczywista. Niech s będzie 
takim stanem, że dla dowolnego t takiego, że

[[ASS Ct/dur j] = tt

prawdziwa jest asercja

tj 3 [e/x,T+t/r] (s).

Jeśli obliczenie instrukcji podstawienia x:=e kończy się prawidłowo, 
to początkowy stan s - zgodnie z definicją relacji zmiany konfigura
cji - ponieważ c(cl x:=e)=r, jest przekształcony w

s' = s(Ie]| /x,It+T]) A ) O 0
gdzie t również spełnia H.ASSe Lt/dur]Ja = tt.

Jeżeli

p [e/x,r+tA] (s),

to oczywiste także

5 P(s(le^/x, Ht+ r^A )

dla dowolnego t. Stąd wynika prawdziwość aksjomatu A3s
{(Vt) (ASSe l[t/dur]l => p £e/x,t +t/tJ} x: =e {p}

Aksjomaty A4, A5 są szczególnymi przypadkami aksjomatu A3.
Niesprzeczność reguł R1, R5, R6 jest oczywista. Dowód niesprzecz- 

ności reguły R2 jest szczególnym przypadkiem dowodu dla reguły R4. 
Stąd pokazuje się tylko niesprzeczność R3, R4.

Niech przy ustalonej interpretacji J, dla instrukcji DO posta
ci do n end, będą prawdziwe przesłanki reguły R3«

i=1...n 1 1

Ej {aAbJ test (DO); ACt {a) (i=1..n),

Ej {a A 1 BOOL (DO)} test (DO) {p}, 

czyli

Asem^ |[ test (DOJjAC^U ([aAb^j) ę (a) j (i=1..n), 

Asemp |F test (DO)] ([a A 1 BOOL (DO)]j) < [pj j.

Niech s e Asenjp lDo]([a] j). Wtedy istnieje taki s, że 
ś e Asemplpo] (s). Z definicji Aseta^ otrzymuje się

<DO,so,Co> ^(DO.s^c^ —* ... -»<DO.sm.cni>-*<stI1+1,ctn+1>, 
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gdzie < 6q,Cq > = <s,c >, <sm+1,0^) s <s,c> oraz, dla 1=0..n-1, 
sie tbk^j oraz s<+1 e Asecr ftest (DO);ACk ] (sp dla pewnego 
i^e {1, .... n}, oraz sm £ LBOOL (DO)Jj oraz = sm+1 ,cm+1 = 
= cm(cm(£l DO) + t/cl DO) dla pewnego t spełniającego

[TESTpgCt/dmjJg = tt. 
m

Zatem Sq 6 (.aj j oraz jeżeli si e [aj Jt to

si+1 6 Asenip test (OOJjAC^C [aAb^ ) £ {“łj

Stąd dla wszystkich i=O..m <si,ci> e [ajj« Szczególnie sm e [ajj, 
stąd sffl 6 La A^bool (D0)jj. Zatem

Asenip |[test DOj (s^) ę [Pjj 

co kończy dowód prawdziwości reguły RJ.
Niech teraz, przy ustalonej interpretacji J, będą prawdziwe prze

słanki reguły R4 dla instrukcji TH postaci

th t wt n b.;CM.—»-AC. lt AC„ end. tzn.
i=1..n 11 1 u

{a A b^ j test (TH)} wait (tHCMpA^ {?} (i=1..n).

{a A BOOL (TH)} test (TH); later (t); nosyn; ACq {3}

Z definicji semantyki Asem^ wynika, że

Asem j[TH]] (s) = (J Aseni |[test (TH); wait (t);CM. ;AC, ]] (s) 
p i=1..n p 1

u Asenip [[test (TH); later (t); nosyn; AC^J] (s) . 

Niech s e [a Ab^lj, wtedy z założenia

Asenip [[test (TH); wait (t);CMi;ACiJ] (s) £ [p] j,

Asenip |[test (TH); later (t); nosyn;ACp ]] (s) ę [pj Jt 

czyli dla każdego

s^ e Asenip tTHj (s)
zachodzi ^"jP(s^), co oznacza, że reguła R4 jest niesprzeczna.

■
Dowód lematu ^.2

Dowód prowadzi się metodą indukcji strukturalnej. Jeżeli dla każ
dej instrukcji składowej AC procesu TO istnieją asercje pre (AC), 
post (AC) takie, że w Interpretacji J są prawdziwe formuły 1-10, to
istnienie odpowiedniego dowodu w systemie PS jest oczywiste - wystar-
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czy sprawdzić, że dla danego typu instrukcji AC są prawdziwe przesłan
ki odpowiadającej jej reguły.

W przypadku odwrotnym, gdy istnieje dowód dla procesu PC w syste» 
mie PS , dowód wynika bezpośrednio z lematu 5-1• -p ■

Dowód lematu 5«?

Dowód prowadzi się indukcyjnie ze względu na sumaryczną długość 
historii lokalnych hloc^, ..., hlocn. Niech k^ będzie długością hi
storii hloc^ (i=1..n) oraz niech k = Ił, + ... + k^.

Jeżeli k = O, to

<. Jl ACi»s»0^=< || AC^s.ć^
xi=1..n i=1..n

i wtedy

AC^ = before (AC^jAC^)

Wszystkie formuły postaci a pre (ACp są przesłankami reguły R7*, 
prawdziwymi w interpretacji J. Stąd także

^pre (AC^Cś) (1=1..n).

Niech k >0 oraz, z założenia indukcyjnego, niech tezy lematu bę
dą prawdziwe dla każdego k' < k. Należy pokazać, że lemat jest praw
dziwy także dla k.

Jeżeli zachodzi

ii hloc^
i=1..n __

o = <( || AC.,s,c)>------------------ »<( i, AC. ,ś,ć> = a
i=1..n i=1..n

to istnieją takie historie hloc^, hloc^ , że hloc^ = hloc^nhloc? 
(i=1..n) oraz długość sumaryczna k'* historii hlocJJ , ..., hloc” 
spełnia nierówność 1 < k"< 2, natomiast sumaryczna długość k hi
storii hlocJj, ..., hloc^ jest mniejsza od k. Zatem istnieją oblicze, 
nia

u hloc^
islU.n 1 = _ _ =

6 = < || AC^.s.c^-------------------|| AC.,§,c/ = o
1=1..n 1=1..n

hloc?
_____ 1=1..n __ -

o =< u AC.,S,5> ------------------- *- || AC. ,s,c^>=a.
1=1..n 1 1=1..n 1

Obliczenia reprezentowane przez historie hloc~, ..., hloc” mogą odbyć 
się na dwa sposoby:

- w wyniku autonomicznej realizacji pewnego kroku obliczeniowego w 
pewnej instrukcji AC. (wtedy k” = 1, i AC. = AC. dla j / i).1 U u
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- w wyniku realizacji skojarzonej dynamicznie pary instrukcji komu
nikacyjnych w pewnych ACit ACj (wtedy k" = 2 i = AC1 dla 
1 * i,j).

Przypadek k** = 1
Dla tego przypadku rozpatruje się, jako reprezentatywne, dwa pod- 

przypadkis
- realizację pierwszego kroku obliczeniowego w instrukcji iteracji 

AC* postaci

do n Dj—► ACj end
~ j=1..m 0 0

(oddziaływanie puste) dla pewnego AC^ takiego, że

ACj = before (AC*,AC^),

- realizację kroku polegającego na upływie odcinka czasu przetermi
nowania w czasowo uwarunkowanej instrukcji AC postaci

th - jJJ.m CMiJ AC^ lt ACi0 end

^oddziaływanie niepuste), dla pewnego AC^ takiego, że

AC^ = before (later (v)j nosyn, AC^).

Podprzypadek 1. Z definicji operacji before wynika, że

AC^ = after (test (AC*), AC^), 

czyli należy rozpatrzyć dwie możliwości:

AC^ = before (AC^} AC*, AC^) (j=1..m),

AC^ = after (AC*, AC^).

Należy zauważyć, że

3 = s oraz c = ć(c(cl AC^) + t/cl AC^) 

gdzie t jest pewną wartością taką, że

JlEST^ Ct/dur _ = tt.

Z założenia indukcyjnego

Ej pre (AC*)(ś).

Ponieważ w zbiorze przesłanek reguły R7* są prawdziwe w interpretacji 
J formuły:

pre (AC*) Abj pre (test (AC*)jAC^),

pre (test (AC*) 5 ACj)=>pre (test (AC*)),

post (test (AC*))=>pre (AC^), (j=1..m)

pre (test (AC* )) => (Vt) (TESTAC» [t/dur]
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post (test (AC* )) C^+t/tp , 

więc z prawdziwości

pre (AC*)(s) oraz HtESTac»Ct/durjJ_ 
s 

wynika, że

pre (AC'.)(3) dla j=1..m.

Ponieważ w zbiorze przesłanek reguły R7* jest również prawdziwa w in
terpretacji J przesłanka

pre (AC*) A "1BOOL (AC')=>

(Vt) ( TESTac» Lt/dur] => post (AC' ) [T^t/T ) 

zatem również

post (AC*) (s), 

co kończy analizę przyjętego podprzypadku. 
Podprzypadek 2. Niech

AC^ = before (later (v); nosyn, AC^).

Zgodnie z definicją relacji zmiany konfiguracji (p. 3.5) wynika, że

AC^ = after (later (v)j nosyn, ACp = after (nosyn, AC^) 

czyli, że pojedynczy elementarny krok obliczeń polega na wykonaniu 
dwóch instrukcji pomocniczych: later (v) oraz nosyn. Przyjmijmy, że 
po wykonaniu later (v), a przed wykonaniem nosyn, program znajduje 
się w pewnej pomocniczej konfiguracji

II AĆi» ś, Ć>
i=1..n 

takiej, że

AC^ = after (later (v), AC^),

AC. = AC. dla j / i, J V
s = ś(ś(ri) + + 1/tp,

c = ć(ć (cl AC^) + v + 1/cl AC^).

Postać s oraz c wynika z definicji semantyki instrukcji later (v). 
Z definicji semantyki instrukcji nosyn wynika natomiast, że

AC^ = after (nosyn, AC^),

AC. = AC. dla j i i,
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= s 

ś = s(8(X1)nx/Xi),

c = c,

gdzie: X = (Pj^.st^)).
Z założenia indukcyjnego wynika, że

pre (later (v)) (s), 
natomiast należy pokazać, że 

^post (nosyn)(ś).

W zbiorze przesłanek reguły R7* jest prawdziwa w interpretacji J for
muła (lemat p. 7):

pre (later (v))=> ((vt + 1 = dur) [vŁ + 1/dur] => 

post (later (v)) + vi + ±3 i
czyli

pre (later (v)) =3 post (later (v)) [jŁ + v + 1/rJ.

Ponieważ

pre (later (v))(s),

zatem
post (later (v)) + v + 1/ti](ś),

czyli

post (later (v))(ś).

Stąd oraz z lematu 5-2 p. 6 wynika, że 

pre (nosyn)(s).

W zbiorze przesłanek reguły R7* jest prawdziwa w interpretacji J for
muła opisująca warunek przeterminowania dla instrukcji nosyn:

pre (nosyn) A timeout (AC*)=> post (nosyn) foj. n *Aj 1 

Ponieważ z definicji asercji timeout AC 

timeout (AC*)(ś),

więc wynika stąd, że 

post (nosyn) A/X^](ś)

i dalej, co należy ostatecznie pokazać, że

post (nosyn)(ś).
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Przypadek k = 2
Przypadek ten zachodzi wówczas, gdy istnieją dwa procesy, dla któ

rych

ACi = before (C«lk,ACi),

AC^ = before (CM^.AC^),

gdzie CM<k, CM^ są parą dynamicznie skojarzonych, w stanie s, 
strukcji komunikacyjnych. Oznacza to, że

in-

c(cl AC. ) = c(cl AC.),

a także, że czyli że jest prawdziwy niezmiennik
inv (AC^.ACj) w stanie s, a ponadto, że possmatching (AC^AC.,) jest 
także asercją prawdziwą w stanie ś. Z założenia indukcyjnego wiadomo, 
że

tj pre (CMlk)(s)

t=j pre (CMjl)(s),

zatem również

t-j (pre (CM^k)Apre (CM^pAiny (AC^AC^A 

possmatching (AC^,ACj))(ś)

Z wykonywanego kroku obliczeń wiadomo, że

AC^ = after (CM^.ACp, 

ACJ = after (CM.., AC.) J J
natomiast stan s jest taki, że

ś = S(Mg/x, Ś(x1)nk/x1, ś(^)nX/ X.),

Ś(T|) + t/^, s(tj) +
gdzie e jest wyrażeniem, którego wartość jest wysyłana przez jeden 
z procesów; x - zmienną, pod którą jest zapamiętywana ta wartość;
X, X stanowią parę komplementarnych oddziaływań komunikacyjnych takich 
że

X .val = Ie]L,
s

X .time = ć(cl AC^);

oraz t jest wartością taką, że
[[s£ND Ct/durj] = tt. 

e 3
Stan czasomierzy ć jest oczywiście równy

ć = c(c(ęl ACp + t/ęl ACj), c(ęl AC^) + t/ęl ACp.
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W zbiorze przesłanej reguły R?* jest prawdziwy warunek skojarzenia (de
finicja 4.ą):

j re (CMjk) Apre (CM^)Ainv (ACj.AC.pA

possmatching (AC, ,AC.)=b *■ J
(Vt) (SENDe [t/d urj =>

((post (CMjk) A post (CM^iJAiny (ACj.AC^))

CTj+t/Tj ,1 j+t/tp) Ce/x, Xj n X /Tj, n \A p 

dla stanu ś. Wynika stąd, że

(((post (CMlk) Apost (CM^) Ainv (ACj.AC^A

possmatching (ACj.ACj))

[Tj+t/^.r^+tA j]) fe/x, X/Xj])(s),

a stąd, te

(post (CMjk) Apost (CM^) Ainv (ACj.ACj) A

possmatching (ACitACj))(s) 

czyli, że

rj post (CMik)(ś), 

post (CM31)(ś), 

co należało wykonać. ■

Dowód lematu 6.1

Dowód jest indukcyjny ze względu na strukturę programu.
1. Niech *~j {a} skip {p}. Stąd i z definicji semantyki instrukcji 

skip wynika, że tj azó p. Zatem po zastosowaniu aksjomatu A1 i re- 
guły RS otrzymuje się, że

{“} ski£ {P}. 
p

2. Niech {a} abort {p}. Z aksjomatu A2 i reguły R5 wynika 

{“} abort {p}.
P

3. Niech {a}x:=e {p}. Stąd i z definicji semantyki instrukcji 
podstawienia wynika, że

a P [e/x, i +t/ r] 
dla dowolnego t takiego, że

[ASSe(t)]] = tt.

Zatem po zastosowaniu aksjomatu A3 oraz reguły R5 pokazuje się, że
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{“) x:=e {p}.
P

4. Gdy {a} rcl x {p}» dowód jest szczególnym przypadkiem p.3.
5. Jeżeli ^{ajACI}AC2 {p}» to niech y będzie predykatem takim, 

że

Mj = wPj,p(AC2, 3).

Wtedy z definicji zachodzi
^{ajACI {y) oraz ^{y} AC2 {p}.

Stąd na mocy hipotezy indukcyjnej i reguły id
H (a) AC1;AC2 {?}. 

P
6. Jeżeli

□ &!—>-ACi end {?},
1=1•.n

to z definicji instrukcji alternatywy wynika, że
^{aAbJ test (IF)j ACt {p} (1=1..n).

Stąd z założenia indukcyjnego i reguły R2 wynika, że 
{a)lX □ “* AC± ęnd {p}.

rbp 1=1..n 1 X
7. Jeżeli

^{ajdo n b± —► AC, end {?},
1=1..n 

to należy znaleźć asercję niezmienniczą y taką, że 
^{■Mbi) test (DO)} AC± {y} (1=1..n), 

a=>Y, 
Y A łBOOL (DO)=> P .

Wtedy na podstawie założenia indukcyjnego, reguły R3 oraz reguły RJ 
wynika, że

^Sp<a) i_1D n bl"*ACl end {?}•

Niech Y będzie asercją taką, że

Mj = wPj^CDO.P), 

zatem tj{Y}DO {?}. Należy zauważyć, że również 

Ej{yABOOL (DO)} if [] bt —»-ACi ęnd| DO {p }

przy założeniu, że równoważne są predykaty TEST^ oraz TEST^y, gdzie 
IF oznacza wyżej użytą instrukcję alternatywy.
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Stąd i z definicji asercji Y wynika, że
^{yABOOL (DO)} if i bi—^ACł end {y}

a stąd, że
tj {yAbj test (DO); AC^y} i=1..n).

Podobnie należy zauważyć, że
(^{yABOOL (DO)} if 1BOOL (DC) —>-skip end {p} 

przy założeniu, że predykat TEST^g jest równoważny z predykatem 
TESTjj,, gdzie IF jest wyżej użytą instrukcją alternatywy. Stąd wyni
ka natomiast, że

tj {y A 1BOOL (DO)} test (DO) {b} 

oraz

1= Y A "1BOOL (DO) => 3 . u
Z faktu, że

t=j {a}DO {p} oraz !={y}do{p} 

oraz z definicji y wynika, że

n=>Y, 

co kończy dowód. ■

Dowód lematu 6.2

Obliczenie programu PR = || PCj, generuje pewien skończony
lub nieskończony ciąg konfiguracji’*11

comp = <p0,s0,c0>, <p 1 ,s1,c1>, ...

Elementarny krok obliczeniowy w takim obliczeniu

stepi = <p1,si,ci>-^ł<p i+1,si+1,ci+1> (i=O,1, ...)

angażuje jeden lub dwa procesy. Jeżeli dany krok angażuje proces PC.,J 
to z definicji przyjmuje się, że

<Pi.8i,ci> (j) =<pci» si| , c f c| r i>»111 1 FV(PC.)u{Ti,X.i} {cl PC f
I U d d' 1 d

gdzie: P± = n PC*
1 i=1..n K

oraz jeżeli krok ten nie’angażuje procesu PC., to z definicji przyjmu- d
je się, że <P^»si,ci> (j) jest puste. Jeżeli dany jest ciąg comp, to 
ciąg

comp (j) =<p0,s0,c0> (j), <p1,s1,c1> (j), ...

będzie nazywany j-tą składową obliczenia comp.
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Należy dodać, że odwrotnie: na podstawie danego zestawu j-składo- 
wych comp (j) (j=1..n), można wyznaczyć obliczenie comp. Fakt ten
będzie zapisywany w postaci

comp = u comp (j). 
j=1..n

Założenia lematu oznaczają, że dla każdego i e A istnieją takie
obliczenia comp^, że gwarantują dla instrukcji składowej AC^ w proce
sie FC^ s-osiągalność. Wszystkie te obliczenia rozpoczynają się w tej 
samej sytuacji <Sq,Cq>, gdyż

sQ(xi) = so(iksi) = s(iksi) dla i = 1..N
sO^i) = ^(chij = sCchip dla i = 1. .n
s0^i^ = so^taui^ = s(taup) dla 1 = 1--a
c0(cl rcp = Sq(tP = s(taup dla i = 1..n,

a ponadto EjOt^Sg).
Dowód prowadzi się indukcyjnie ze względu na sumaryczną długość hi

storii hglob^ obliczeń comp^ (i e A). Dokładniej: wystarczy brać 
pod uwagę długość historii oddziaływań niepustych.

Niech długość K sumarycznej długości historii h^ wynosi zero. 
Oznacza to, że w żadnym z obliczeń comp^ nie zachodzą oddziaływania 
pomiędzy procesami. Wtedy, ze względu na rozłączność zmiennych procesów, 
widać, że poszukiwane obliczenie comp można dobrze zdefiniować następu
jącym zestawem składowych:

comp (i) = comp^ (i) dla i e A
comp (i) = compk (i) dla i £ A, 

gdzie k jest dowolnie wybranym elementem ze zbioru A.
Niech teraz

chodzi

. -o1 „ 3=1.,n 
hloc .U 
czenie

dla 
hloc ■

K < K, tzn
Z założenia indukcyjnego 

jeżeli sumaryczna długość
obliczeń comp^ wynosi K , to dla

i odpowiadających im obliczeń comp. dla - J
comp

Niech dla 
dla j k, j 
cją

spełniające tezę lematu.
pewnego k e A hloc^ = hloc^A 
e A. Oznacza to, że obliczenie

wynika, że teza za- 
historii
każdych podhistorii

istnieje obli-

oraz
compj

hloc. = hloc- d J
jest konkatena-

j e A

comp^ = comp^. n comp^'

gdzie obliczeniu comp^ towarzyszy historia oddziaływań hloc^., nato
miast obliczeniu comp^/ - historia A. Obliczenie comp^. przeprowa
dza program ze stanu początkowego Sq do pewnego stanu s^, a oblicze
nie comp^ do stanu s.

Jeżeli X w obliczeniu compj. jest oddziaływaniem wynikającym z 
upływu czasu przeterminowania w pewnym procesie Fj, to łatwo zauważyć, 
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że zmienia się stan zmiennych tylko w procesie P^, a więc - z rozważa
nego punktu widzenia - wnosi ono taki sam efekt jak oddziaływanie puste. 
Poszukiwane obliczenie comp ma więc w tym przypadku postać

comp = comp* n comp^*

gdzie comp* jest obliczeniem istniejącym na mocy założenia indukcyjne
go.

Jeżeli X jest oddziaływaniem synchronizującym lub komunikacyjnym,
w którym uczestniczą dwa procesy PC^, PC^, 
pujące przypadki.

to należy rozpatrzeć nastę-

Niech i, j A. W tym przypadku obliczenie comp^ nie zmienia 
stanu zmiennych dla procesów PC^ dla 1 e A ani też nie zmienia in
strukcji AC^ osiągniętej w PC^. Zgodnie z założeniem indukcyjnym, 
obliczenie comp' jest takie, że zbiór instrukcji ACj dla 1 e A 
jest s^-osiągalny. Ponieważ podczas obliczania comp^ biorą udział 
tylko procesy PC^, PCj, zatem s^-osiągalność oznacza również s-osią- 
gąlność dla tego zbioru instrukcji.

Niech i e A, j £ A. Podobnie jak w poprzednim przypadku łatwo za
uważyć, że obliczenie comp*, istniejące na mocy założenia indukcyjne
go, jest takie, ze zbiór instrukcji AC^ dla 1 e a\ {i} jest 
s.|-osiągalny. Należy zauważyć również, że - tak jak poprzednio - zbiór 
ten jest również s-osiągalny. Ponieważ podczas obliczenia comp^* pro
ces PC^ zmienia swój stan w taki sposób, że stają się s-osiągalne je
go składowe AC^, więc i w tym przypadku obliczenie

comp = comp' n cotnp^

jest poszukiwanym obliczeniem.
Analiza ostatniego przypadku, gdy 

przedniego.
i,j e A jest analogiczna do po-

Dowód lematu 6.3

Dowód. Niech CM^ = P^IW(e) oraz CM^ = Fj?W(x) będą parą skoja
rzonych syntaktycznie instrukcji komunikacji. Warunek zgodności wymaga, 
aby

Kj pre (CM^Apre (CMj)Ainv (PŁ,Pj) Apossmatching 

(Vt)(SENDeCt/durJ ((post (Cl^) Apost (CMj)A 

inv (Pi.Pj)) 
ftp +tAp ,Tp +t/Tp ])[e/x,Xp AAp ,Xp X7*p ], 
ri *1 *j rj ri *1 *j *j

gdzie X = (P.$,Pj.,W,! ,e,Tp ).
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Niech dla pewnego stanu s zachodzi
^(pre (CM^Apre (CMj)Ainv (P^Pj) A possmatching (CM^,CMpXs)

Z definicji asercji pre oraz lematu 6.2 wynika, że

(Hs',s" e Astates)(3c',c** eClocks)( 3 n hloc.)
k=1..n

(^Ta*(s) APROP (s ,c )A
J U hlock

, k=1..n K
< II ^k’8 ’° > *"

k=1..n
. II ^k’8 ,c k=1..n

TROP (s”tc* )A

(3"|W(PC1) U = s|rV(PC1)u A

PC* = before (CM1,CP1) dla le {i,j})A

s"(tp ) a a(Tp )). 
i J

Z definicji semantyki języka wynika, że jeżeli w trakcie obliczenia 
osiągnięto konfigurację taką, że

PC^ = before (CMi,PCi),

PC1 = before (CM^.PC.) 

oraz

CM. = CM., * J 
to kolejnym krokiem obliczenia może być tylko wykonanie pary skojarzo
nych dynamicznie instrukcji, gdyż

possmatching (CM^,CM^)(s).

Niech

e Asem ICMj^IlCMjJ (s) 
oraz

s“" e Asem 1^ II CM^J (s")

Pomiędzy tymi stanami zachodzi związek;

s'" |fv(pc1) = 8,,'| le

Dla dowolnych oddziaływań A, A 
w trakcie wykonywania CM^, CM^

jakie mogą zajść pomiędzy PC^ 
otrzymuje się obliczenie;

, .Uk=1..n

II block
PC a',c>^^5-------H pc/.s^.O,

K k=1..n K
gdzie



136

hloc^ = hloc^n X, hloCj = hloCjnX, hloc^ = hloc^ 

dla k t i,J 
oraz

PC" = after (CM^PCp dla le {i,j}, 

PC'' = Wk dla k *

Oczywiście

PROP (a"”,o'"') = tt i a"" (Tp ) = 8"" (Tp ). 
i 3

Stąd i z definicji asercji post wynika, że

^(post (CM^)Apost (CMj) Ainv (PitPpA 

possmatching (CM^,CMj))(s’” ),

ale również, że

^(post (CMi)Apost (CMj)Ainv (Pi.P^A

possmatching (CM^,CMj))(s'~).

Z definicji semantyki wykonania pary instrukcji CM^, CM^ wynika, że 
pomiędzy s, sw zachodzi związek

s" = s(s(tp ) + tAp , s(rp ) + tAp .(TeJoA, P± PŁ P^ Pd s

s(Xp )nXAp , s(Xp )nx“Ap ) 
Pi Pj Pj 

gdzie t jest takie, że

[sEND-Ct/durlŁ = tt,

natomiast

A = (Pj.Pi.W,!, Ee]]3,s(Tp )).

Stąd wynika, że prawdziwa jest prawa strona warunku skojarzenia dla sta
nu a. B

Dowód lematu 6.4

Niech nosyn będzie pustą instrukcją komunikacji użytą w dowodzie 
instrukcji TH, w procesie PCi, postaci:

th v wt Q Cl^ —► ACfc It AC0 end

Asercje pre i post mają spełniać warunek

pre (nosyn) Atimeout (TH) =>post (nosyn) fXp n X /Xp J

gdzie: X =
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Niech s będzie stanem takim, że 

pre (nosyn)(s).

Jeżeli timeout (TH)(s), to, oczywiście, warunek przeterminowania 
jest spełniony dla dowolnego przebiegu dalszej części obliczenia. Jeże
li natomiast i=j timeout (TH)(s), to oznacza, że jedynym możliwym kro
kiem obliczeniowym jest upływ odcinka czasu przeterminowania i realiza
cja nosyn, z czego - podobnie jak w lemacie poprzednim - wynika, że 
warunek przeterminowania także zachodzi.
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PROGRAMMING OF REAL-TIME COMMUNICATING IROCESSES

The subject of the paper is concerned with a concurrent real-time 
programming. Especially, two topics are considered here:

- the fornalization of a programming language semantics, and 
- the construction and verification of progratns.

The essential feature of the work is taking into account all the 
aspects of the time during the execution of programs. The formal 
methods of real-time languages deaoription as well as the methodology 
of real-time programming are still in an initial stage. The first aim 
of the work is to propose, on the base of an exemplary language, the 
model of semantios descriptions. It enables a fulfilment of the second 
aim: to State formally the notion of a real-time program correctness 
and to build a proof system for the real-time program correctness.

The starting point of considerations is the definition of a simple 
real-time programming language, called RTCSP (Real-time CSP). It is a 
modification of Hoare's CSP (Communicating Seąuential Processes) 
language. RTCSP comprises a typical set of elementary instructions 
(skip, abort, assignment) and the fpllowing structured instructions:

- Dijkstra^s alternative and repetitive instructions, and 
- a real-time communication instruction.

The last one has the form:

through v wait 
b^ CM, --*- A^

D b2; CJ^ -----AC2

D M CMn —— ACn

later end 

where v is a constant defining the length of a time-out period, 
b^, ..., bn are boolean expressions; CM,, ..., CI^ are input/output 
commands; AC^, ..., ACn+^ are-seąuences of instructions. Input/output 
commands have the same form and meaning as in the CSP. A program in the 
RTCSP consists of a finite number of processes. A seąuence of instruc
tions forms the process body; processes can not be nested.

RTCSP programs are assumed to be executed in a real-time environ- 
ment. The execution of a program carries out as follows. Each component 
process starts its execution at a given time and performs its consecuti- 
ve elementary computational steps. The elementary step can not be inter- 
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rupted and needs a finite period of time for its completion. The length 
of this period is undetermined and depends on the exeoutive environment. 
A clock is bound to each process. Ali clocks refere to the same calen- 
dar time, but the clock, bound to the given process, changes its state 
only at the moment when a consecutire elementary step of this process 
is terminated. The passage of time is modelled by integers and all 
processes have the same unit of time.

An informal semantics of the real-time communication instruction, 
which is one of the most important language constructions, is expressed 
by the following rules:

1. The boolean expressions are evaluated as the first elementary 
step. An alternative of the instruction is called open if the respecti- 
ve boolean expression is true.

2. If the set of open alternatives is not empty, then the respec- 
tive input/output commands are waiting for a communication with another 
process until the time-out period expires. If such a communication oc- 
curs, say via CM^, then the appropriate seąuence AC^ starts to per- 
form, otherwise after the time-out termination the seąuence ACn+^ 
starts to perform.

3. If the set of open alternatives is empty, then the computation 
is aborted.

A fortnal semantics description of RTCSP resolves itself into a 
definition of the labelled transition schema:

(E,Tf, A,—►),

where E stands for a set of all programs configurations, - for 
a subset of all terminal configurations, A - for a set of process 
interactions, and ----►- for a transition relations

—► £E\E^ x A x E

Informally speaking, the configuration of the program is a triple 
(p,s,c), where p is a subprogram, s is a state of program varia- 
bles, and c is a state of program clocks. A proces interaction 1 can 
be empty if the performed elementary step is executed autonomously by a 
single process, or represents the so called communication reoord, if 
the performed step results in a communication between a pair of syn- 
chronized processes. The intuitive meaning of the transition relation 
(p^, c1, s^)—^(P2» 02’ s2iss ex®cuting p along one step in
States s^ and c^ can lead in the result of X interaction to 
States Sg and c2 with P2 being retnainder of p still to be 
executed. The presented approach is an extension of the structured 
operational one proposed by Plotkin.
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The formal semantics is used in the definition of a program cor- 
rectness. The notions of a partlal, weak, strong and total correctness 
are introduced and analysed. A specification of the program P is writ- 
ten in the classical form {a} P {p}, where a , p are formulae of a 
first order predicate language. The formulae can compraise program 
variables and auxillary variables. There are two types of the auxillary 
variables: clock variables and historical variables. Kie last ones 
represent seąuences of process interactions.

Hoare*s program logics is used to prove program correctness. The 
notion of proving system schema is introduced. The soundness and rela- 
tive completness of the schema is proyed. 'The proving procedurę fol
iowa, due to Owicki, in two phases. In the first one the seąuential 
proofs for composite processes are done and in the second one these 
seąuential proofs are composed into an entire proof of the program. The 
most crutial point of this procedurę is an examination of cooperation 
conditions for seąuential proofs. The settlement of the cooperation 
ąonditions and then their application are the most complicated part of 
the proving procedurę. The reason for this complexity arrises from the 
great number of program configurations which should be considered. This 
fact is illustrated by the proof of exemplary, nontrivial program.

The essential results of the work resolye themseves into two 
closely connectea elements: firstlyl a construction of the formal model 
for semantics of real-time lenguages, and secondly, a precise defini
tion of the real-time programme correctness and the method of a proof 
system construction.
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ПРОГРАЖИРОВАНИЕ СВЯЗЫВАЮЩИХСЯ ПРОЦЕССОВ В РЕАЛЬНОМ ВРЕМЕНИ
Предмет работы связан с согласованным программированием в реаль

ном времени. В особенности рассмотрены две проблемы:
- формализация описания семантики языка программирования, 
- конструирование и верификация программ.

Существенной чертой работы является обращение внимания на все аспекты, 
связанные с истечением времени во время исполнения программ. Как мето
ды формального описания семантики, так и методология программирования 
в реальном времени находятся в фазе начальных исследований. Первой 
целью работы является предложение, опирающееся на пример простого язы
ка программирования, модели описания семантики. Это дает возможность 
реализации второй цели - формального определения правильности програм
мы реального времени и строение системы доказанйя правильности прог- 
рамм.

Исходной точкой является определение простого языка программирова
ния в реальном времени, называемого втсзр (веа1-Ите сзр ). Он является 
модификацией языка СЗР Еоаге’а (Сотшип1са-Ь1пв Зедиеп11а1 Ргосеазев ). 
втсзр содержит типичный комплект элементарных операторов (пустой, сры
ва, подстановки) и следующие структурные операторы:

- суммы и пятли Дийкстры, 
- связи в реальном времени. 

Последняя имеет форму:
1ЬгоидЬ.у ма!1

см1-------АС1
0^; СМ2----- -АС2

О'» см„ —
ХаЬег АСп+1 епД

где V является определением длины отрезка времени просрочения (Ите- 
ои1); Ъ1,...,ъп - бодовские выражения; СМ1,...,СМП - входные/выходные 
команды; ас^...,асп+1 - последовательности операторов. Команды входа/ 
выхода имеют такую же форму и значение как в сзр . Программа в втсзр со
стоит из конечного числа процессов, которые не могут быть вложенными.

Предполагается, что программы в втсзр выполняются в среде реально
го времени. Выполнение программы проходит следующим образом. Каждый со
ставной процесс начинает действие в определенный момент и выполняет по
очередно элементарные расчетные шаги. Расчетный шаг не может быть пре- 
кращенным и продолжается конечный отрезок времени. Длина этого отрезка 
не детерминирована и зависит от свойств исполнительной среды. Все часы 
относятся к тому же календарному времени, но часы, связанные с данным 
процессом, меняют свое состояние лишь в момент окончания элементарного
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шага расчетов в этом процессе. Истечение времени моделировано целыми 
числами и все процессы имеют ту же единицу времени.

Неформально семантику оператора связи в реальном времени, которая 
является самой важной языковой конструкцией, выражают следующие принци
пы:

I) В первом шагу вычисляется значения бодовских выражений ъ^..., 
ъп. Сумма, которой отвечает настоящее бодовское выражение, называется 
открытой.

2) Если множество открытых сумм не является пустым, то отвечающие 
им команы входа/выхода .вдут связи с другим процессом по крайней мере к 
истечению отрезка времени просроченля. Если такая связь осуществится, 
скажем, через СМ! , начинается реализация отвечающей последовательности 
операторов АС^. В противоположном случае, после истечения отрезка вре
мени просрочения начинает реализацию последовательности операторов 
АСп+1 •

3) Если множество открытых сумм пусто, то вычисление операторов 
прекращается.

Формальное описание семантики языка выражено посредством определе
ния соответствующей системы переходов:

( I, А»—

где г - множество т.наз. конфигураций программы, - подмножество 
терминальных конфигураций, Д - множество интеракций процессов и —яв
ляется отношением изменения конфигурации:

—- с I \ Е^АхХ.

Неформально говоря, конфигурация программы является тройкой (ч, в, с ), 
где ч - подпрограмма, 8 - переменное состояние, следовательно с - со
стояние часов программы. Интеракция процессов д может быть пустой, если 
выполняемый элементарный расчетный шаг выполняется автономно через от
дельный процесс, или же может представлять т.наз. рекорд связи, если 
элементарный шаг является результатом связи синхронизированной пары 
процессов. Интуитивное значение отношения изменения конфигурации (41 , 
ВЦ с1)-^-(ч2, з2, с2) следующее: выполнение подпрограммы ч-, в состоя

нии е1 может вести по ходу отдельного расчетного шага которому со
путствует интеракция А., к гтпограмме ч2, в состоянии в2, с2 ; подпрограм
мы ч2 составляет "остаток" подпрограммы Чч, которая остается еще для вы
полнения. Представленный подход составляет расширение струкртоного опе
рационного подхода Плоткина.

Формальную семантику используют для определения правильности прог- 
раммы. Выделяют частичную, слабую, сильную и полную правильности. Спе
цификацию программы Р записывают в классической форме {а} Р {р} , где



153

а, р являются формулами языка предикатов первого порядка. Эти формулы 
могут содержать программные и вспомогательные переменные. Выделяют два 
вада вспомогательных переменных: часовые и исторические. Последние 
представляют последовательности интеракций процессов.

Показание правильности программ базирует на логике Гоаре. Вводят 
понятие схемы системы доказания правильности программ и доказывают его 
непротиворечивость и относительную полноту. Процедура доказания пра
вильности, согласно концепции Овицки, разбивается на две фазы. В пер
вой - образуют секвенционные доказательства для составных процессов 
программы, во второй - составляют полное доказательство для всей прог
раммы. Самым существенным моментом этого действия является испытание 
согласованности секвенционных доказательств. Установление условий со
гласования и их применение для конкретного случая составляет наиболее 
сложную часть доказания правильности программы. Причиной этой сложности 
является необходимость рассмотрения очень большого числа конфигураций. 
Этот факт проиллюстрирован доказательством правильности примерной не
устойчивой программы. Основные результаты работы сводятся к двум тесно 
связанным друг с другом элементам: во-первых - конструкции формальной 
модели для описания семантики языка реального времени, а во-вторых - 
методам доказательства правильности программ реального времени.
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