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Programowanie wspotbiezne,
programowanie w czasie rzeczywistym,
Jjezyk programowania, semantyka
operacyjna, system dowcdzcnia
programow

Zbigniew HUZAR™

PROGRAMOWANIE PROCESOW KOMUNIKUJACYCH SIE
W CZASIE RZECZYWISTYM

Celem pracy Jjest zbudowanie, na przykladzie prostego jezyka progra-
mowania, modelu opisu semantyki oraz systemu dowodzenia wiasnosci
programow czasu rzeczywistego. Punktem wyj$cia jest definicja jezy-
ka programowania sekwencyjnych proceséw komunikujgcych sie w cza-
sie rzeczywistym, nazywanego RTCSP (Real Time CSP), stanowigcego
modyfikacje jezyka CSP (Communicating Sequential Processes) Hoa-
re a. Semantyke jezyka definiuje si¢ wykorzystujgc strukturalne po-
dejécie operacyjne zaproponowane przez Plotkina. Dowodzenie wiasno-
sci programéw prowadzi si¢ w oparciu o logike Hoare a. Wprowadza
sie pojecie schematu systemu dowodzenia programéw oraz dowodzi je-
go niesprzecznosci i relatywnej zupeinosci. Pokazuje si¢ takze spo-
séb wyznaczania konkretnego systemu dowodzenia i ilustruje jego za-
stosowanie na przykladowym, nietrywialnym programie. Zasadnicze wy-
niki pracy sprowadzajg si¢ wigc do dwéch, Scisle powigzanych ele-
mentéw - zbudowania modelu definiowania semantyki jezyka programo-
wania sekwencyjnych procesé4w komunikujgcych si¢ w srodowisku czasu
rzeczywistego oraz - Scistego sformulowania problemu poprawno$ci i
systemu dowodzenia wtasno$ci programéw czasu rzeczywistego.

1. WSTEP

1.1. Przedmiot pracy

Ostatnie pietnastolecie przyniosio ogromny postep w teorii i prak-

tyce programowania. Osiggnigcia technologii uktadéw mikroprocesorowych,
powigzanie komputeréw ze Srodkami telekomunikacyjnymi i budowa réznych
typéw sieci komputerowych stworzyly mozliwoS$ci nowych rodzajéw zastoso-
wan, a réwnoczednie staly sie¢ impulsem poszukiwania nowych koncepeji
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przetwarzania informacji, wykraczajgcych poza ramy nakreslone tradycygj-
nym, sekwencyjnym podejSciem neumanowskim. Powstalo pilne zapotrzebowa-
nie na dostarczenie programiscie odpowiednich narzedzi programistycz-
nych oraz racjonalnych metod ich uzytkowania.

Obecnie rozwijane koncepcje przetwarzania informacji mozna podzie-
11¢ na dwie grupy. Do pierwszej zalicza si¢ podejScie polegajace na
uogdlnieniu klasycznej koncepcji von Neumana - podejScia te nazywa sie
imperatywnymi. Druga grupe stanowig tzw. podejscia nieimperatywne. Obec-
nie sg tu rozwijane gléwnie koncepcje programowania aplikatywnego i lo-
gicznego. Koncepcje te oméwiono w podrozdz. 1.2. Poniewaz rozwazania
autora opierajq sig¢ na pode jSciu pierwszym, w podrozdziale tym podano
przeglqd podstawowych koncepcji imperatywnych i tylko ogbélnie oméwiono
koncepcje nieimperatywne. .

Przyjecie pewnej koncepcji przetwarzania informacji jest podstawg
zdefiniowania jezyka programowania, tzn. wyboru odpowiednich mechaniz-
méw 1 konstrukcji jezykowych oraz precyzyjnego okreSlenia ich znaczenia
- czyli semantyki jezyka. Istnieje bardzo bogaty dorobek w zakresie réz-
nych proponowanych mechanizméw i konstrukcji jezykowych. Najszersze ich
zestawienie w zakresie programowania niesekwencyjnego zawiera praca (7],
bogate przeglady dajg takze prace (5], (108], (119].

W pracy definiuje si¢ pewien Jjezyk programowania proceséw sekwen-
cyjnych komunikujgcych sie w czasie rzeczywistym. Do opisu jego semanty-
ki wybrano podejscie operacyjne. Krotki przeglgd réznych metod opisu se-
mantyki jezykoéw programowania imperatywnego przedstawiono w podrozdz.
1.3. Rozwéj prac nad metodami opisu semantyki jezyké4w niesekweacy jnych
jest tak gwaltowny, Ze trudno byloby wskazaé pozycje literaturowg doko-
nujacg aktualnego i wyczerpujacego przegladu badai w tym zakresie. Spo-
5r6d wielu prac o charakterze czeSciowo przegladowym mozna wymienié (9],
4], (151, (291, 1131, (191,

Majgc narzedzie, czyli jezyk programowania, moie programista roz-
wigzywaé problem, czyli pisaé program. Punktem wyjscia przy rozwigzywa-
niu problemu jest jego specyfikacja, ostatecznym zaé rezultatem - tekst
programu. W ustalaniu zamierzonego zwigzku miedzy specyfikacjg a progra-
mem spotyka sie dwa podejscia [182]. Jedno podej$cie, nazywane konstruk-
tywnym 1ub anslitycznym, polega na rozwijaniu i uszczegblowianiu specy-
fikacji poczatkowej, co w kolejnych krokach prowadzi do tekstu programu,
np. [52]), [57). Drugie podejscie, nazywane syntetycznym, polega na napi-
saniu pewnego tekstu programu, a nastepnie na zbadaniu jego zgodnosci
ze specyfikacjgq, np. [145), [156]). Istota tych podej$¢ i zakres ich sto-
sowalnosci sg zasadniczym przedmiotem inzynierii oprogramowania, np.
(783, [207), [208], natomiast ich elementem wspélnym jest pewien formal-
ny system, nazywany systemem dowodzenia wlasno$ci programéw, ktéry siu-
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2y do sprawdzania zgodnosci programu ze specyfikacjg, a takze moze byé
podstawg formulowania regul rozwijania specyfikacji.

W pracy skupiono uwage na zdefiniowaniu i zbadaniu wtasnoéci logi-
cznych systeméw wnioskowania o wlasno$ciach programéw pisanych w uprzed-
nio wspomnianym jezyku programowania proceséw sekwencyjnych komunikujg-
cych si¢ w czasie rzeczywistym. System wnioskowania Jjest oparty na logi-
ce Hoare’a.

Przedmiotem pracy jest zatem jezyk programowania wspdlbieznego
w czasie rzeczywistym. Badania nad jg¢zykami programowania wspéibieznego
dotyczg trzech grup zagadniefs

- formalizacji semantyki jezykéw,

- translacji i implementacji jezykéw,

- konstrukcji i1 weryfikacji programéw.

Rozwazania w pracy dotyczg pierwszego i trzeciego z wymienionych
zagadnien., Istotng i oryginalng cechq podjetych rozwazan jest uwzgled-
nienie uplywu czasu wykonania programu na jego semantyke. Kolejne pod-
rozdz. 1.2 oraz 1.3, stanowigc przeglgqd koncepcji jezykéw programowania
oraz metod opisu semantyki, wigzg tematyke pracy z aktualnie prowadzony-
mi badaniami.

J1.2. Przeglad koncepcji jezykéw programowania

Jak wspomniano, przedstawiona praca mieSci si¢ w nurcie koncepcji
imperatywnych. Rozwéj tych koncepcji polegal na przejdciu od programowa-
nia sekwency jnego do niesekwencyjnego. Pojecie programowania niesekwen-
cyjnego wigze sig z wyobrazeniem réwnolegle dzialajgcych proceséw sek-
wency jnych, ktére w pewien sposéb wspbdlpracujac ze sobg, wykonujg obli-
czenia czgstkowe skladajqce si¢ na wspédlny wynik,

Nieformalnie proces obrazuje sekwencje pewnych dzialad - niepo-
dzielnych czynnosci obliczeniowych, nazywanych tez akcjami. Akcje mogg
dotyczyé tylko zmian stanu obiektéw lokalnych danego procesu bgdsz tez
mogq wigzaé si¢ z oddzialywaniem z innymi procesami, czyli z wymiang in-
formacji miedzy procesani.

Sposréd réznych klasyfikacji proceséw warto zwrédcié uwage co naj-
mniej na nastepujgce dwie klasyfikacje.

Pierwsza, historycznie najstarsza i dotyczgca tylko programowania
imperatywnego, wigze si¢ z dwoma rodzajami Srodowiska, w ktérym dziala-
ja procesy. Wyrdznia sie‘érodowiska skupione i rozproszone. Srodowisko
skupione oznacza, e procesy wspdlpracujg ze sobg dzieki dostepowi do
wsp6élnej pamigci. Rézne mechanizmy programowe wspblpracy w takim Srodo-
wisku omawiajg m.in. prace (7], [106], [108], [119]), przyktadami za$ od-
powiednich jezykéw programowania sg m.in. Concurrent Pascal [106], [108],
Edison [34), Chill (42), Modula [214).



W 8rodowisku rozproszonym wspdéipraca proceséw odbywa si¢ wyigcznie
poprzez przesytanie komunikatéw bezposrednio migedzy parami komunikujg-
cych sig proceséw, Rbézne mechanizmy programowe wspélpracy w takim Srodo-
wisku omawiajg m.in 7], [106], [108],[210]), sg one tez dyskutowane w
podrozdz. 2.5. Przykladami odpowiednich jezykdédw programowania s§ m.in.
DP [33), Star Mod [50), Small-talk [75), CSP [96], Maxwell [102], Conic
[(122]), [198], Occam [203]); inne rozwiazania przedstawiaja tez prace
(631, (93], (139-142), [189-193]), [196], [197].

Rozwazania przedstawione w pracy dotycza programowania wspéibiez-
nego w 8rodowisku rozproszonym, gdyz definiowany w pracy Jje¢zyk programo-
wania jest modyfikacjgq wymienionego wyzej jezyka CSP Hoare’a.

Druga z klasyfikacji proceséw [20] wigze sig¢ z upiywem czasu pod-
czas wykonywania akcji. Dokladniej, wozna wyrdznié dwa kryteria odnoszg-
ce sie do sposobu uplywu czasu podczas wykonywania akcjli autonomicznych
w danym procesie oraz podczas wykonywania akcji komunikacji procesu 2z
innymi procesami. Ze wzgledu na sposéb wykonania akcji autonomicznych
méwi si¢ o wariantach:

- synchronicznym, gdy akcje réwnoleglych procesdw sg wykonywane
wspblbieznie z tg samg szybkoscig,

- asynchronicznym, gdy akcje te przebiegajg z wiasnymi, niezalezny-
mi szybkoSciami.

Podobnie, ze wzgledu na sposdéb wykonywania akcji komunikacyjnych,
mozna méwié¢ o komunikacji:

- synchronicznej, gdy oba komunikujgce sig¢ procesy wykonujg réwno-
czeénie odpowiednie akcje,

- asynchronicznej, gdy wykonanie akcji komunikacji w jednym 2z pro-
ceséw nie wymaga wykonania odpowiedniej akcji w drugim z procesow.

Przedstawione kryteria wyznaczaja cztery kategorie proceséw., Ponie-
waz klasyfikacja druga jest bardziej abstrakcyjna niz klasyfikacja pier-
wsza 1 odnosi sie nie tylko do programowania lmperatywnego, w podanym
nizej zestawieniu przykiadéw jezykéw nalezgcych do poszczegblnych kate-
gorii sgq wymienione takze jezyki nie bedace jezykami programowania impe-
ratywnego.

Do plerwszej kategorii - proceséw wykonujgcych si¢ i1 komunikujg-
cych sie synchronicznie - mozna zaliczyé m.in, SCCS i ASCCS Milnera
(158), [159) oraz ASP Bergstry i Klopa [19].

Kategoria proceséw wykonujgcych si¢ synchronicznie, a komunikujgq-
cych sie asynchronicznie nie jest, jak dotychczas, przedmiotem zaintere-
sowania i badah, dlatego nie mozna wskazaé tu odpowiednich przykladéw,

Do kolejnej kategorii proceséw wykonujgcych sie asynchronicznie i
komunikujgcych si¢ synchronicznie nalezg m.in.: CCS (163], CSP (96],
ccsp (169], (170], TCSP (168], Ada (107], sieci Petri (38], (41], (70],
(71] oraz inne prezentowane np. w [16], (17], (37].
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Ostatnia kategoria proceséw wykonywanych i komunikujgcych sie asyn-
chronicznie grupuje m.in. Chill (42], jezyki sterowane przeptywem da-
nych (1), (204), (205], jezyki "aktorskie" (88], (89], (90], (91], (92],
(93].

Przyjmujac za punkt odniesienia przedstawiong klasyfikacje, tematy-
ka pracy nalezy do trzeciej z wymienionych kategorii.

Jak wspomniano, rozwojowi nurtu imperatywnego towarzyszg poszukiwa-
nia koncepcji nieimperatywnych. Poniewaz tematyka pracy nie naleiy do
tej grupy koncepcji, wigc ich oméwienie ogranicza si¢ tylko do wskaza~
nia referencji. Mozna tu wyréznié dwa kierunki prac okreéflane jako pro-
gramowanie aplikatywne oraz programowanie logiczne. Koncepcje pierwsze-
go z tych kierunkéw omawiajg m.in. (1], (204], (205], (208]. W ramach
drugiego kierunku dominujg prace oparte na logice klasycznej (121],
lecz nale2y takze podkre$lié poszukiwania nowych drég, m.in. na podsta-
wie logiki konstruktywnej (48], (49], (149].

Charakterystycznym wyréinikiem pracy jest jawne wlgczenie uplywu
czasu podczas prowadzonych obliczen, Oznacza to wejScie w dziedzing pro-
gramowania nazywang programowaniem w czasie rzeczywistym. Pojecie to
nie zawsze jest rozumiane jednoznacznie., Wediug Le Lanna za systemy cza-
su rzeczywistego uwaza sig takie systemy, ktére sg zdolne do sterowania
(poprzez uktady wyjsciowe) oraz do monitorowania (poprzez uklady wej-
Sciowe) obiektow bgdz procesbédw, ktdére podlegajg wiasnym, zadanym a prio-
ri zasadom (133]. '

Tradycyjnie zalicza sie¢ do takiego programowania tworzenie oprogra-
mowania systeméw komputerowych, taki np. jak: prowadzgcych zbieranie da-
nych radarowych, sterujgcych pracg silnikéw odrzutowych, sterujgcych
obiektami latajgcymi czy - ogdlniej - systeméw sterujgcych procesami
technologicznymi lub produkcyjnymi. Nie uwaza sie¢ na ogdl za systemy
czasu rzeczywistego klasycznych wielodostepnych systemé4w komputerowych
lub sieci komputerowych, mimo wystepujacych w nich jawnych reakcji na
uptywajgcy czas, np. odcinki czasu przeterminowania, Systemy takie,
choé nie sg uwazane za systemy czasu rzeczywistego, sg jednoczeénie
obiektem pomiardéw ich dynamicznych wiasno$ci, co wskazuje na pewne nie-
konsekwencje w traktowaniu czasu., Niekonsekwencje te sg w duzej mierze
swiadome, gdyz wynikajg z przeczucia znacznych trudnosci w wyrazaniu
wlasno$ci obliczen z jawnym uwzglednieniem czasu (214].

Podobnie trudno jednoznacznie okreélié, co to jest jezyk programowa-
nia w czasie rzeczywistym (24], (61]. Analizujac bogaty przeglad rozwo-
Ju Jjezykéw czasu rzeczywistego zawarty w [74], trudno wskazaé na takie
koncepcyjne cechy, ktére jednoznacznie odréiniajg jezyki czasu rzeczywi-
stego od innych wspoélbieznych jezykéw programowania. Rbéznice sprowadza-
jg si¢ do cech drugorzednych z punktu wideenia filozofii programowania
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wspélbieznego, nalezg do nich przede wszystkim:

- mechanizmy reakcji na uplyw czasu,

- rozbudowane mechanizmy komunikacji z obiektami sprzezonymi z kom-
puterem.

Zgodnie natomiast podkresla sie potrzebe efektywnej implementacji
Jezyka.

Wspéiczesne jezykl programowania wspéibieznego, np. Ada, Chill, mo-
ga réwnie dobrze byé uwazane za jezyki programowania ogdélnego, jak i
programowania w czasie rzeczywistym, np. [76]. Wiele starszych jezykéw,
w powigzaniu z udogodnieniami systemédw operacyjnych, w ktérych sg imple-
mentowane (np. Pascal w systemie R-32), takie mozna wykorzystywaé Jjako
narz¢dzia programowania w czasie rzeczywistym.

Prébujge uchwycié istote programowania w czasie rzeczywistym, nale-
2y braé¢ pod uwage trzy elementy:

- specyfikacje problemu,

- Jjezyk programowania,

- 8rodowisko wykonawcze programéw.

Problem nalezy uznaé za problem czasu rzeczywistego wtedy, gdy w
jego sformuiowaniu jawnie wystepujq zwigzki pomigedzy tym, co program ob-
licza a tym, w jakim czasie sg te obliczenia wykonywane. Cz¢sto w specy-
fikacji programu, mimo 2e ma stanowié rozwigzanie problemu czasu rzeczy-
wistego, zwigqzki te nie sg uwidocznione. Wynika to na ogbél z przekona-
nia, czy tez tylko nadziei, 2e program napisany w odpowiednim jezyku
programowania, zgodnie z wymogami sztuki programistycznej, be¢dzie na ty-
le efektywny, iz nie naruszy nie wyrazonych jawnie ograniczen czasowych.
W tym przypadku niejawnie zaklada si¢ réwniez, ze Srodowisko wykonawcze
progranu (implementacja jezyka) ma wystarczajgco dobre charakterystyki
dynamiczne.

Zatem rozstrzygajac o tym, czy dany problem czasu rzeczywistego ma
poprawne rozwigzanie w danym jezyku programowania, nie sposéb tego uczy-
nié¢ bez poczynienia ustalen dotyczgcych wiasnoSci dynamicznych Srodowi-
ska wykonawczego. W pracy podjeto prébe powigqzania tych elementéw w ta-
ki sposéb, aby mozliwe bylo wykazanie, ze dany program w danym Srodowi-
sku spelnia zadang specyfikacje.

1.3. Przeglgd koncepc;ji opisu semantyki

Rozwojowi koncepcji i mechanizmbé4w programowania wspélbieznego towa-
rzyszg poszukiwania jednoznacznych, wygodnych sposobéw wyrazania ich se-
mantyki. Poszukiwania te czerpig inspiracje z dwoch Zrédel: jednym sg
powstajqce konkretne mechanizmy programowe lub jezyki programowania,
drugim - abstrakcyjne wyobrazenia proceséw obliczeniowych, nie wigzgce



sie bezposrednio ze znanymi, powszechnie akceptowanymi konstrukcjami
programowymi. Przyktadami prac wyrastajgcych z pierwszego 4rédia sg (8],
(10), (26), [(35), [(65), [67), przyktadami zaé prac wyrastajgcych z dru-
giego zrédia sg (191, [20], [22], (23], (37), (45), C46l, [114], [115],
[(120], (1233, (150), (154), (151, [152), (153), (159), [160], [e2],
©nvo), (82), (2111, (212], [213]).

Charakteryzujgac zwigzek pomig¢dzy wymienionymi dwoma grupami prac,
mozna powiedzieé, Ze druga z nich zajmuje sig¢ tworzeniem i badaniem
wtasno$ci pewnych formalnych modeli - jezykéw formalnych, ktédre znajdu-
ja zastosowanie w pierwszej grupie prac zajmujgcych si¢ opisem semanty-
ki konkretnych jezyké4w programowania. Nalezy podkreSlié, Ze okres ostat-
nich kilku lat cechuje wyrainy wzrost liczby publikacji z tego zakresu.
DPlatego przytaczane dalej referencje s3 dalekie od wyczerpujgcego prze-
gladu.

Ograniczajac sie tylko do prac zwigzanych z modelem proceséw wyko-
nujgcych si¢ asynchronicznie i komunikujgacych sig¢ synchronicznie (pod—
rozdz. 1.2), mozna wskaza¢ na nastepujgce zasadnicze modele prezentacji
zachowal systeméw wspdlbieznych [37}.

Systemy przejsé. Model ten, wyrastajacy z uogbélnienia automatu nie-
deterministycznego, zostal zaproponowany przez Kellera [114], a nastep~-
nie rozwiniety i zastosowany przez Plotkina i Hennessy (83], [178],
[179] do zdefiniowania operacyjnej semantyki CSP, CCS. Model ten szero-
ko wykorzystujg inne prace m.in. (8), (9], [10), (11), (12), (6], (36],
s71, (158], [159], (1681, [169], [199]. Takie w niniejszej pracy adop-
tuje sie pojecie systemu przej$¢ do definicji operacyjnej semantyki
wprowadzonego jezyka czasu rzeczywistego.

Drzewa synchronizacji. Model zostal wprowadzony przez Milnera
(157] i stanowi rozwiniecie systeméw przejsé. Model ten omawia m.in,
praca [212]. Rowniez Milner rozpatrywal algebre terméw jako model dla
ccs 571.

Obszerna grupa modeli opiera si¢ na wykorzystaniu sieci Petri (3],
381, (701, [71], [(184], [185] lub modeli z nimi zwigzanych. Do grupy
tej mozna zaliczyé:

- struktury zdarzeniowe Winskela [212], [213],

- teorie Sladéw Mazurkiewicza [151], [152], (1531, (1541,

a takze inne prace, np. (2], [37], [38], [41], (45], (46], (53], (111],
(1191, (=01, [e2], [e3], (e8], [169], [175]1, [201].

Oddzielna grupa modeli opiera si¢ na wykorzystaniu je¢zyka logiki
do specyfikacji systeméw wspéibieznych [135], [180].Wsrdéd wielu podejsé
mozna wskaza¢ m.in. na zastosowanie klasycznych logik Hoare’a (9], [14)
i réznych jej uogolnien, np. [12], [36], [109]1, [136], [137], [199], lo-
giki dynamicznej Pratta [80], logiki algorytmicznej [18], (186], a zwla-
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szcza loglk wodalnych. Te ostatuie, a zwlaszcza pewna ich podklasa tzw.
logiki *emporalne, sg rozwijsne bardzo intensywnie np. [15] ,[81],
(12¢1, r128], (1351, (146}, [147], (s8], [1617.

Opis semantyki konkretnych jezyké4w programowania opiera si¢ na wy-
borze podeificis dencHacyjnego, algebraicznzgo, operacyjnego lub aksjoma-
tycznego [56€], [174), W ohreble kazdego 2z *vch podejsé istnieje duza
rozrorodnosd prac, charakteryzujg.: sis wyborem 1 sposobem uzycia rdéi-
nych fermalizméw, T tak, w obrevie podejéé denotacyjnych mozna wyrdznié
n.in.s

- nmatode VDM {20], kt“dra - opracowana ;0c-3tkowo przez Bjgrnera
i Jonesa dla jezykéw sekwesncyjnych - znalariz pbiniej szerokie zastoso-
wanie w definicji, a takze w implementacji jezykdw programowania wspbdi-
bieznego m.in, Edison, Ada, Chill, a taize wspdlbieznej wersji Prologu
(261, (271, (28], [311, [32]. 55];

- metode réwnan stalopunktowych, zastosowang m.in., do opisu seman-
tyki jezykdéw CSP oraz Occem [22], [35]), [39], (62], [155):

- zastosowanie tzw, struktur metrycznych oraz dziedzin uporzgdkowa-
pych [“76], [177); metody te omawia blizej praca przeglgdowa [11].

PedeJbcie algebralczne, w najczystszej postaci, polega na zdefinio-
waniu =lgebry ~bstrakcyjnej definiujgcej dany jezyk. Przykiadem aksjoma-
tyczaej defin . cji takich algebr sg prace [19], [20]. W szerszym sensie
do podeisé zigebraicznych zalicza sig¢ te, ktére uzywaja jezyka algebry
dco zdefiniowania semantyki. W takim sensie do tego nurtu mozna zaliczyé
prace npe L21]1 qu]’ [84]. {86]9 [157]o [15830 [164.]’ [2"1]| [212]’
{213].

Wéréd pode jé¢ operacyjnych mozna wyrdznié tray kierunki:

- tradycyjny, bazujgcy na wykorzystaniu, opracowanej pod koniec
lat szesédziesigtych, metody VDL [56], [174], zastosowanej po raz pier-
wszy do opisu semantyki jezyka PI/I, a péiniej m. in. do opisu semanty-
ki jezyka czasu rzeczywistego Tomal [82];

- nowszy, powstaly na poczgtku lat osiemdziesigtych, wywodzgcy sie
od zaproponowanej przez Plotkina abstrakcyjnej metody operacyjnej [83],
[178], [179); podejscie Plotkina okazato si¢ bardzv atrakcyjne, co zna~
lazlo wyraz w licznych zastosowaniach m.in. (4], [10], (2], [17], [36],
(114), (138], [159], [160], [1e8], [169], [170], stajac sig¢ w ten spo-
s6b wspdlczesnym standardem operacyjne]j semantykij

- najmtodszym jest chyba kierunek oparty na modelu sieci Petri,

w tym sensie, Ze dopiero ostatnie lata przyniosly wiele prac, w ktérych
proponuje sie wyrazanie semantyki jezykéw modelowych typu CCS oraz CSP,
a takze pokrewnych np. Cosy, poprzez zastosowanie wczesniej rozwinig-
tych metod sieci Petri. Mozna w tej grupie wymienié wiele prac np. [22],
231, (@11, [4s5), [46], (119), (1201, (151-154], [162], (163], [168],
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e9], [170], [(175], warto tez zwrdcié uwage na potencjalne szerokie
mozliwosci zastosowania czasowych sieci Petri (9] do opisu semantyki je-
zykéw czasu rzeczywistego.

Semantyka aksjomatyczna, zainicjowana pracami Floyda [64] 1 Hoa-
re’a [94] w kohcu lat szeS¢dziesigtych, stanowi obecnie nieodigczny ele-
ment w specyfikacji i konstrukcji oprogramowania. Podejécie Hoare’a,
oparte na logice klasycznej, stato si¢ standardem, a prace (8], (9],
[zel, [4519 (731, [12510 [127]’ 171 ’ [17210 [173:'7 [18330 {199] stano-
wig wycinkowy fragment publikacji dotyczgcych tego podejécia. Wéréd in-
nych podejé¢é nalezy wskazaé na poprzednio wymieniang logike dynamiczng,
logike algorytmiczng oraz liczne odmiany logik modalnych. Naley podkre-
81i¢, e sg prowadzone liczne poszukiwania nowych nieklasycznych logik,
np. logiki konstruktywnej, nie tylko do specyfikacji, ale i do programo-
wania, za przyklad mogg stuzy¢ prace [48], [49], [149].

Speéréd przedstawionych koncercji i narzedzi opisu serantyki, roz-
wazania prezentowane w niniejszej pracy wykorzystujgq podejscie operacyj-
ne 1 podejScie aksjomatyczne. PodejScie cperacyjne stuzy zdefiniowaniu
pierwotnej semantyki wprowadzonego jezyka programowania czasu rzeczywi-
stego, podejécie za$ aksjomatyczne stuzy budowie systemu wnioskowania o
wlasnoéciach programéw w tym jezyku.

Narzedziem opisu semantyki operacyjnej jest zmodyfikowany system
przejsé, uogdlniajacy podejécie Plotkina. Istotna zaleta t3go podejécia
polega na tym, e wykorzystuje si¢, znang wczedniej w podejdciu denota-
cyjnym, zasad¢ strukturalizacji semantyki (znaczenie prbgramu wyraza
si¢ poprzez zlozenie znaczen skladowych czesci programu). Podejscie ope-
racyjne do definiowania semantyki jest stosunkowo proste = pojeciowo
znacznie mniej zlozone niz podejsScie denotacyjne, oraz moze w bezpobred-
ni sposédb wyznaczaé implementacje jezyka.

W celu zbudowania systemu wnioskowania o wtasnoéciach programéw wy-
korzystuje sig¢ w przedstawianej pracy réwnie% semantyke aksjomatyczng.
Ten sposéb wykorzystania semantyki aksjomatycznej jest zresztg podstawo-
wym zakresem jej zastosowania. Metoda aksjomatyczna jest na ogbi komple-
mentzrna i wtérna w stosunku do metody denotacyjnej lub operacyjnej,
rzadko bowiem jest stosowana jako bazowa metoda definiowania semantyki
Jezyka programowania. Wprowadzana semantyka akcjomatyczna bazuje na lo-
gice Hoare’a [95], zmodyfikowanej stosownie do cech definiowanego jezy-
ka programowania proceséw sekwencyjnych komunikujgcych sie w czasie rze-
czywistym. Przeslanki dokonanych modyfikacji byly inspirowane przede
wszystkim pracami Apta (8], [10], [12], [14] oraz levina [136], [137],
a czgéciowo pracg Soundararajana [199].

Pojecie czasu uzywane w programowaniu rozproszonym lub programowa=-
niu w czasie rzeczywistym opiera sie na modelu substancjalnym lub ewen-
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tystycznym (116, ([124], [132], [133]. Model substancjalny traktuje
czas jako czas globalny (absolutny), wspélny dla wszystkich proceséw
sktadowych programu [116]. Model ewentystyczny ([124] zeklada, ze kazdy
proces skladowy dostrzega uplyw czasu poprzez cigg obserwowanych zda-
rzed. Przy odrowiednich zalozeniach, dotyczgcych sposobu przenoszenia
informacjl pomiedzy procesami, kazdy =z komponrentdéw prograuu obserwuje
tak samo uvporzgdkowane ciggl obserwowalnych przez siebie zdarzen [132].
¥ niniejsze) pracy przyjmuje sie model czasu sbsolutnego. Zaklada sig
ponadto, %e uplyw czasu dokonuje sig¢ skokowo, co pewien (jednakowej dlu-
gosci) odcinek czasu.

1.4. Cel i wyniki pracy

Poprzednie cze$é rozdzialu stanowila prezentacj¢ przedmiotu pracy
na tle badan w zakresie rozwoju koncepcji programowania oraz metod opi-
su semantyki. W prezentacji tej starano sig uwypuklié problemy zwigzane
z uwzglednieniem uplywu czasu rzeczywistego na wykonanie programu, Ana-
liza literatury przedmiotu wskazuje na to, %e jezykl programowania cza-
su rzzcsywistego nie majg jeszcze ostatecznie ustalonych i powszechnie
akcepiowanych modeli opisu semantyki. Wniosek taki wyplywa na przyklad
z obezernego przegladu Andrewsa i Schneidera (7), dotyczacego gidwnie
mechanizméw jezykéw niesekwencyjnego programowania imperatywnego i cze-
$ciowo meted opisu ich semantyki, badz tez ze zbioru artykuléw zebra-
nych przez Glassa [74], obejmujgcego przeglad wszystkich zagadnien zwig-
zanych z tworzeniem oprogramowania czasu rzeczywistego, czy tez z auto-
rytatywnego artykutu Le Lanne [133] bedgcego przegladen probliembéw zwig-
zanych ze specyfikacja i projektowaniem rozproszonych systeméw czasu
rzeczywistego, Bardzie] dojrzala jest sytuacja w zakresie mechanizméw
jezykéw programowania w czasie rzeczywistym: istnieje wiele prac, ktore
przedstawiajg takie same lub podobne mechanizmy komunikacji programu z
otoczeniem, a szczegdlnie mechanizmy reakcji na uptyw czasu podczas
oczekiwania na komunikacje (48], [1071, (1221, [1311, [134], [144],
(891, (1931, (1981, (203].

Brak formalnych i peinych metod opisu semantyki Jezykoéw programcwa-
nia w czasie rzeczywistym odbija si¢ w metodologii tworzenia oprogramo-
wania czasu rzeczywistegoj; metody specyfikacji, konstruowania, testowa-
nia i weryfikacji tego rodzaju oprogramowania sg jeszcze bardzo stabo
rozwiniete. Tymczasem, jak wspomniano w podrozdz. 1.2, oprogramowanie
czasu rzeczywistego wystepuje takie w systemach, ktére jawnie nie sg za
takie uwazane, np. systemy operacyjne klasycznych systeméw wielodostep-
nych czy sieci komputerowych.

Nakreslona sytuacja uzasadnia wybor tematyki, a takze nasuwa cel
pracy. Celem pracy jest zbudowanie na przykladzie prostego jezyka mode-
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lu opisu semantyki jezyke programowania czasu rzeczywistego, umoiliwia-
jacego zdefiniowanie i zweryfikowanie oczekiwanych wiasnosci programéw.

Zasadnicze wyniki pracy sprowadzajga sie do dwdech, Scisdle powigza-
nych ze sobg elementéw.

Pierwszym jest zbudowanie modelu do definiowania semantyki jezyka
programowania sekwencyjnych proceséw komunikujgcych sie¢ w érodowisku
czasu rzeczywistego. Model ten jest adaptacjg idei abstrakcyjnej seman-
tyki operacyjnej FPlotkina.

Drugim jest Scisle sformulowanie problemu poprawno$ci programéw wy-
konywanych w Srodowisku czasu rzeczywistego oraz zbudowanie, w oparciu
o logike Hoare‘a, systemu dowodzenia wtasnosci takich programéw. Stato
si¢ to mozliwe dzigki pierwszemu rezultatowi - peinemu zdefiniowaniu se-
mantyki uiytego jezyka programowania,

Punktem wyjScia prowadzonych w pracy rozwazan jest definicja pro-
stego jezyka czasu rzeczywistego. Prezentacje i dyskusje podstawowych
mechanizméw tego jezyka, stanowigcego modyfikacje jezyka CSP Hoare'a,
przedstawia rozdziat 2. Szczegdlny nacisk polozono w nim na mechanizuy
komunikacji proceséw w Srodowisku czasu rzeczywistego.

Rozdzial 3, dajac formalny opis semantyki ustalonego przykitadowego
jezyka programowania, prezentuje tym samym nowe podejscie do opisu se-
mantyki dowolnego jezyka programowania czasu rzeczywistego, co stanowi
pierwszy wynik pracy.

Rozdzialy 4, 5, 6 przedstawiajg drugi zasadniczy rezultat pracy i
omawiajg kolejno problemy dowodzenia wlasno$ci programdéw wykonywanych
w Srodowisku czasu rzeczywistego (rozdzial 4) oraz badajq poprawno$é i
zupeilno$¢ wprowadzonych schematéw dowodzenia wiasnoéci programéw (roz-
dziaty 5, 6).

Rozdzia} 7 ilustruje, na przykladzie prostego programu, problemy
i wprowadzony sposéb postepowania przy dowodzeniu programu.

Ostatni rozdziat 8 jest krotkim podsumowaniem wynikéw pracy i oce-
ng ich przydatnosci oraz wskazuje na kierunki dalszych prac.

* ¥ ¥

Pragne zlozy¢é serdeczne podziekowania Panu Profesorowi Jerzemu
Bromirskiemu i Panu Docentowi Jerzemu Battkowi - pierwszym Czytelnikom
pracy - za stala zachete i wsparcie podczas jej realizacji. Dzigkuje re-
cenzentom Panu Profesorowi Jackowi Bankowskiemu, Panu Profesorowi
Juliuszowi Kulikowskiemu oraz Panu Profesorowi Antoniemu Mazurkiewiczo-
wi - ich uwagli 1 sugestie pozwolily na znaczne ulepszenie tekstu, Dzie-
kuje réwniez kolegom: Doktorowi Jézefowi Goetzowi oraz Doktorowi Janowi
Magottowi za udostepnienie bogatego materiatu bibliograficznego z zakre-
su sieci Petriego.



2. PODSTAWOWE KONCEPCJE JFZYKA RTCSP

2.1. Wprowadzenie

Wiegkszo$§é uzywanych jezyké4w programowania w czasie rzeczywistym
(uwarunkowanego czasem rzeczywistym) ma natur¢ sekwencyjng. Przyklady
takick jezykéw jak RTL, Real Time Fortran i inue pruedstawiajg [24],
(611, [74].

Spoéréd jezykéw o naturze wspbdibieznej czesé z nich byta specjal-
nie projektowana z my$la o zastosowanlach uwarunkowanych czasem rzeczy-
wistym, np. Modula [214] , Tomal [82], Conic [198], Occam [203]. Inne na-
tomiast, jak np. Ada [107], projektowane z my$lg o zastosowaniach uni-
wersalnych, okazaly sie [16] réwniez przydatne jako jezyki programowa-
nia w czasie rzeczywistym. Pomijajgc przeglgd najistotniejszych konstru-
keji czasu rzeczywistego, wystarczy ograniczyé sie tutaj do stwierdze-
nia, 2e wymagajg one jeszcze badan [74]. W dalszej czeSci rozdzialu zo-
stanie dla ilustracji tego stwierdzenia przeprowadzone poréwnanie pomie-
dzy proponowang konstrukcjg komunikacji w czasie rzeczywistym a analogi-
czng konstrukcjg w jezyku Ada.

W rozdziale przedstawia si¢ propozycje prostego Jezyka czasu rze-
czywistego, nazywanego RTCSP (Real Time Communicating Sequential Proces-
ses), ktéry jest modyfikacjg jezyka CSP Hosre’a [96]. Uzssadnienie wybo-
ru jezyka CSP jako bazy do tworzenia jezyka czasu rzeczywistego wynika
z roli jakg jezyk ten, a doktadniej proponowany mechanizm komunikacji
pomiedzy réwnolegle wykonywanymi procesami, odgrywa we wspbdlczeSnie pro-
jektowanych jezykach programowania,

Mechanizm komunikacji z CSP znajduje odbicie w jezyku ada [107], a
takze w innych, np. Star Mod (50], Maxwell [102], Occam [203]. Jezyk
CSP wraz z pewnymi rozszerzeniami jest analizowany pod katem mozliwo$ci
réznych zastosowan np. [58]1, [591, [1911, (1921, (1961, [(197].

Opis jezyka RTCSP, przedstawiony w niniejszym rozdziale, nie jest
kompletny, formalnie zostala tu podana syntaktyka 1 semantyka statyczna,
natomiast formalny opis semantyki wtasciwej (dynamicznej) jest przenie-
siony do naste¢pnego rozdziatu.

2.2, Syntaktyka

Syntaktyka jezyka RTCSP jest parametryzowana nastepujacymi rozigcz-
nymi, przeliczalnymi zbiorami obiektéw:

Procid - zbiér identyfikatoré4w proceséw; pojedyncze procesy bedg
oznaczane symbolami P, Q, R 2z ewentualnymi indeksaumi.



15

Portid - zbiér identyfikatoréw portéw komunikacyjnych; pojedyncze
porty bedg oznaczane symbolem W 2z ewentualnymi indeksami.

Clockid - zbiér identyfikatoréw zegard4w proceséw ,

Varid - zbiér identyfikatoréw zmiennychj pojedyncze zmienne bedg
oznaczane symbolami x, ¥, 2z 2z ewentualnymi indeksami.

Exp - zbidr wyrazeA liczbowych, zawierajgcy zbidr liczb catkowi-
tych Int = {...,—1,0,1,2,...}; pojedyncze wyrazenie bgdzie oznaczone
symbolem e, =z ewentualnymi indeksami, liczby calkowite zas bedg ozna-
czone symbolami v 2z ewentualnymi indeksami,

Bexp - zbiér wyrazen togicznych, zawierajgcy zbiér wartosci logicze
nych Log = {tt, ff}; pojedyncze wyrazenie bedzie oznaczone symbolem b
z ewentualnyrni indeksami, natomiast warto$ci logiczne bedg réwniez ozna-
czane symbolem V.

Przez Val bedzie sie oznacza¢ sum¢ zbioréw Int U Log.

Przyjmuje sig¢ standardowe rozumienie pojecia zmiennych wolnyeh i
zwigzanych w wyraseniach [181]. Zaklada sig¢, ze wszystkie wyrazenia e
oraz b majg skonczone zbiory zmiennych wolnych FV(e) oraz FV(b).

W standardowy sproséb okreSla sie rowniez podstawienie wyrazenia e’

pod wszystkie wolne wystgpienia zmiennej x w wyrazeniu e 1lub b, co
bedzie zapisywane w postaci efe’/x], b[e’/x). Podobnie okretla sig
jednoczesne podstawienie wyrazen e', e’’ pod wszystkie wolne wystg-
pienie réznych zmiennych x', ' w wyrazeniu e, co bedzle zapisywa-
ne w postaci efle’/x’, e’'/x""]. '

Przyjuuje sie réwniez, 2e obliczenie wartoéci wyrazen nie wywoluje
zadnych efektéw ubocznych. Sposéb obliczania wartosci wyrazen moze byé
okre$slony wetodg denotacyjng lub operacyjng. Poniewaz sposéb obliczenia
wartosci wyrazen, z punktu widzenia prowadzonych rozwazan, nie jest
istotny, wiec ograniczamy sie¢ tutaj do przyjecia oznaczenia [e], [bl
symbolizujgcego warto$é wyrazen e, b, Wartosé¢ wyrazen b, e zaleiy
od wartoéciowania wystepujacych w nich zmiennych wolnych oraz od przyje-
tej interpretacji wyrazeh. Przyjmuje sig, 2e wartoSciowanie zmiennych,
nazywane tez stanem programu, bedzie opisywane funkch czeSclowg

s: Varid «— Val,

Przyjmuje sie, %e przez caly cigg rozwazan obowigzujg ustalone, dowol-
nie przyjete interpretacje J wyrazen. Dlatego, jeSli nie bedzie to ko-
nieczne, interpretacja J nie begdzie w tekécie wymieniana jawnie, a
wi¢ec napisy (elyg, Eb]s bedg oznaczaé warto$é wyrazeh e, b w inter-
pretacji J przy wartoSciowaniu s.

Gdy dla danego warto$ciowania s warto$é wyrazenia e Jjest nie-
okreslona, bedzie to zaznaczone w postaci Ep]s = error.

Syntaktyka jezyka RTCSP zawiera nastepujgce kategorie obiektow. Ka-
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tegorie te sg przedstawiane w konwencji stanowigcej cczywiste rozszerze-
nie notacji BNF,

Gem - zbidér instrukcji dozorowanych; pojedyncza instrukcja dozoro-
wana, oznaczana przez GC, jest zdefiniowana nastepujaco

i:= [0 by —acy, (n> 0),
i=1l..n

gdzie ACi jest dowolng instrukcjg, zdefiniowang dalej.

Cem - zbiér instrukcji komunikacyjnych; pojedyncza instrukcja,
oznaczona CM, jest zdefiniowana nastgpujgco

CM::= SCIRC,
gdzie SC jest instrukcjg wyjscia, RC - instrukcjg wejscia, i majg one
postaé
SC::= P!W(e),
RC::= P?W(x).
Gee - zbiér dozorowanych instrukcji komunikacyjnych; pojedyncza in-

strukcja, oznaczana CC, jest zdefiniowana przez

CCs:= b, ;CM; —=AC, , (n > 0).
1=lg.n i i i
Com - zbiér instrukcji; pojedyncza instrukcja, oznaczana AC, jest
zdefiniowana réwnaniem

AC::= skip| abort | x:=e | rcl x | AC;AC| if GC end|
do GC end | through V wait CC later AC end .

Portd - zbiér deklaracji portéw komunikacyjnych; pojedyncza dekla-
racja portu komunikacyjnego, oznaczana PD, Jjest zdefiniowana nastgpu-
Jjaco

PD::= empty (W| PD, PD,
gdzie empty oznacza, Ze deklaracja FD moze by¢ pusta.

Proc - zbiér proceséw; pojedynczy proces, oznaczany FC, jest zde-

finiowany przez
PC::= P ¢ PD§ AC.

Prog - zbiér programé4w; pojedynczy program, oznaczany FR, ma de-

finicje

PR::= 1 Pci, (n > 0).
i=l..n
Podana syntaktyka abstrahuje od szczegbiéw, ktére nie sg istotne
z punktu widzenia analizy komunikacji i wspbélbie snosciy pominigto dekle-
racje zmiennych, wprowadzanie réznych typéw, zrezygnowano z zagniezdza-
nia proceséw. Zbiér instrukcji strukturalnych jezyka to zbiér instruk-
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cji sekwencyjnych jezyka programowania Dijkstry [57] z dodang czasowo
uwarunkowang dozorowang instrukcjq komunikacji (through).
W dalszych zapisach programéw beda czesto wykorzystywane nastepuja-

ce konwencje. Zamiast
b, —= AC

i=ls.n i i

110 PysCMy —= AC
bedzie sig pisaé

by — AC1D. []bn~—’-ACn

byscMy —=4c, 0 ... [Oby ;04 —=aC,
oraz zamiast
P
i=l..n
bedzie sig¢ pisaé

i PDi;ACi

Py s IDq;Acqll...lan s PDn;ACn.

Réwniez zamiast through V wait CC later AC end bedzie uzywana
skrécona forma th V wt CC 1t AC end.

2.3, Semantyka statyczna

Syntaktyka jezyka RTCSP przedstawiona w poprzednim punkcie jest
bezkontekstowa. Jezyk RTCSP, podobnie jak prawie wszystkie jegzyki pro-
gramowania, ma pewne uwarunkowania kontekstowe. Przed zdefinicwaniem se-
mantyki jezyka konieczna jest gwarancja, ze konstrukcje programowe, kté-
tych definicja ta dotyczy, sg prawidiowo zbudowane w sensie zachowania
odrowiednich wymogdéw kontekstowyck. Czgsto wymogi takie okresSla sig mia-
nem semantyki statycznej [138]. ZaleznoSci kontekstowe w konstrukcjach
programowych wmozna wyrazié w rdézny sposdb, uzywajac w tym celu, na przy-
ktad, gramatyk dwupoziomowych lub atrybutowych [56]. W definicji seman-
tyki statycznej jezyka RTCSP zastosowano formalizm pochodzacy od Plotki-
na [178), [179]. Podejscie to jest interesujgce, poniewaz wykorzystuje
schemat dedukcyjny oparty na indukcji strukturalnej. W przypadku jezyka
RTCSP zasady tworzenia programéw prawidiowo zbudowanych s§ bardzo pro-
ste, ze wzgledu jednak na walory elegancji i zwartosci warto wyrazié je
we wsromnianej konwencJji.

Niech Synt bedzie zbiorem wszystkich konstrukcji syntaktycznych,
tzn.

Synt = Gem U Ccm v Gee U Com U Portd U Proc U Prog.
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Jezeli p Jjest prawidiowo zbudowanym elementem ze zbioru Synt, to be-
dzie to zapisywane w postaci |Fp . Wprowadza si¢ nastgpujgce zbiory
pomocniczes

PDE(p) - zbiér portéw komunikacyjnych zadeklarowanych w p ,

FV(p) = zbidér zmiennych wolnych wystepujacych w p,

PSC(p) - zbiér par (nazwa procesu, nazwa portu) wystepujacych w in-
strukcjach wyjscia zawartych w p,

PRC(p) = zbiér par (nazwa procesu, nazwa portu) wystepujgcych w in-
strukcjach wejscia zawartych w p.

Wymienione zbiory sg zdefiniowane metodg indukcji strukturalne]
przez nastepujace tabele:

empty W P01, PD2
PDE ') {w} |PDE(PD1) U PDE(PD2)
b, —— AC P!W(e P?W(
i:lg.n i i ) x)
FV (FV(b,) U FV(AC FV (
=10 L 19 %) {x}
PSC PSC(AC (p,W @
i=1k.J.n 1) { )}
PRC PRC (AC g (p,W
1=1%.n 1) {ce,m}
i=l[.].n by sCM;—— ACy skip, gbort | rcl x
FV ; M (FV(by) U FV(CM;) U FV(ACy)) ¢ x}
=l..0
PSC (PSC(CM,) U PSC(AC,) 2 ¢
=19 1) v 1))
PRC (PRC(DM, ) U PRC(AC ] /]
12190 1 1))
X:=e AC1; AC2 if GC end do GC end
FV {x} UFV(e) FV(AC1) u FV(AC2) FV(GC) FV(GC)
PSC ) PSC(AC1) U PSC(AC2) PSC(GC) PSC(GC)
FRC ) PRC(AC1) U PRC(AC2) PRC(GC) PRC(GC)
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th V wt CC 1t AC end P : PD;CD;AC i PCy
i=l..n

FV FV(CC) U FV(AC) FV(AC) " U FV(PCi)
=lo.n

PSC PSC(CC) u PSC(AC) PSC(AC) U PSC(PCi)
i=locn

PRC PRC(CC) U FRC(AC) PRC(AC) U PRC(PCi)
i=l/.n

Aksjomaty i reguly tworzenia programéw prawidlowo zbudowanych
przedstawia podane nizej zestawienie. Zapis w postaci éf% jest regulg,
ktéra oznacza, 2¢ A i B implikujg C i D, natomiast IFAC  jest
aksjomatem, ktéry oznacza, ze AC jest prawidiown zbudowang instrukejg.

Instrukcje dozorowane

I+ ACi (i=1l..n)

i+ 0O by—=AC
i=l..n i i

Instrukcje komunikacyjne
1. Ik P!W(e) 2. IF P?W{x)

Dozorowane instrukcje komunikacyjne

I CMy, IF AC; (i=l..n)
1= b, 3CM, — AC

i=ll.].n il i

Instrukc je
1. Ik skip 2. Ik abort 3, Ik x:=e
B - pel x I _AC1, IF aC2
= I+ AC1; AC2

6. —EGC 7. ke

Ik if GC end IF do GC end

v >0, IFCC, IFAC
Ik th V wt CC 1t AC end

8.

Deklaracje portéw komunikacyjnych

1. Ik empty 2. Ik w

I P, |k PD2, PDE(PD1) N PDE(PD2) = @
|- PD1, FD2

3.
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Procesy
IFED, IFAC, (V (Q,W) € PSC(AC))(Q # P),
(V (Q,W) € FRC{AC)}(Q £ P AW € PDE(PD))

IFP ¢ FD,AC
DProgramy
|FICi (i=1l..n),
FV(ICi) n FV(PCj) =@ dla i #j§ (i,j=l..n)
I I ¥
izl..n 1

gdzie PCi Jest postaci Pi:PDi;ACi

Sprosrod przedstawionych regul komentarza moze wymagaé tylko reguta
dotyczgca procesow. Reguta orzeka, Ze proces jest zbudowany prawidiowo,
Jezeli instrukcje komunikacji wystepujace w tresci procesbéw sg takie,
%e uzyte w nich identyfikatory proceséw sg rézne od identyfikatorédw da-
nego procesu {proces nie moze komunikcwaé sie¢ sam ze sobg), a ponadto
w pruyradku instrukcji wejécia wystepujace w nich identyfikatory portéw
komur:ikacyirnych muszg nalezeé do zbioru portéw zadeklarowanych w tym
proc==ie,

Przy auje sie¢, 2e zbiory -miennych wolnych w rbéznych procesach sg
rozigczne; zatozenie to ma ty .&u chniczny charakter., W dalszym ciggu
zakiada cieg, ‘26 ﬁamy do czynienia tylke &z prawidlowo zbudowanymi progra-
mami.

2.4, Semantyka nieformalna

Program w jezyku RTCSP skiada si¢ z pewnej liczby réwnolegle pracus
jacych proceséw, Proces rozpoczgwszy swe obliczenia, dokonuje etapowego
przeksztalcenia warto$ci swych zmiennych. W trakcie obliczeh proces ma
dostep wylacznie do swych ;miennych lokalnych, natomiast z innymi proce-
sami moze wspdtdziataé, przesytajac lub odbierajac komunikaty. Oblicze-
nia wykonzyane przez proces mozna podzielié na pewne elementarne, dalej
juz niepodzielne, kroki. Kazdy z takich krokéw wymaga do swej realiza-
cji pewnego odcinka czasu, Czas trwania takich odcinkéw zalezy od witas-
nosci srodowiska wykonujgcego obliczenia programu. Oznacza to, 2e z kaz-
dym procesem Pi jest zwigzany niejawnie pewien licznik {zegar), ktéry
progresywnie, w miar¢ uplywu czasu, zwieksza swg zawartosé. Przyjmuje
sie, Ze wszystkie zegary wskazujg ten sam czas kalendarzowy (substan-
cjalne rozumienie czasu), przy czym zmieniajg dyskretnie swa zawarto$é
nie w momencie uplywu jednej (wspdlnej dla wszystkich procesdéw) jednost-
ki czasu, lecz w momencie rozpoczecia (zakonczenia) przez proces elemen-
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tarnego kroku obliczeniowego. Procesy rozpoczynaja swe obliczenia w pew-
nyn ustalonym momencie czasu. Star zegaréw proceséw bedzie opisany funk-
cja
c:Clockid — Int.

Przyjecie powyiszych zalozen dotyczacych sposobu odmierzania czasu
w poszczegblnych procesach jest &wiadomym uproszczeniem ogbélniejszych
sytuacji, Jjakie mozna rozwazaé¢. Problewy synchronizacji czasu w rozpro-
szonych procesach sg poruszone m.in. w pracach [116], [124].

Zasady wykonywania poszczegdlnych instrukcji sg nastepujgce.
Instrukcja skip jest instrukcjg pusta, niezmieniajgca wartosci
zmiennych, trwajgcq zerowy odcinek czasu, Instrukcja abort jest instruk-

cja zrywajgcg obliczenia. Pozostawia ona nieokre$lone wartosci zmien-
nych procesu i trwa nieokre$lony odcinek czasu. Instrukcja podstawienia
x:=e Jest instrukcjg niepodzielng trwajgca skonczony odcinek czasu.
Jej efektem jest zmiana wartoSciowania zmiennych procesu. Niech s be-
dzie wartoSciowaniem zmiennych programu, tzn. s Jjest funkcjg czedcio-
wg s:Varid . ——Val, w momencie rozpoczgcia instrukcji. Nowym warto-
Sciowaniem zmiennych programu, po zakonczeniu instrukcji podstawienia,
jest 8° = s(v/x), gdzie v jest wartoscig wyrazenia e przy warto-
$ciowaniu s, tzn. V = [e]s, natomiast s(v/x) Jjest funkcjg czg¢écio-
wg takg, ze

s(x') egdy x #x,

s/ ) =y gy x' = x.

Instrukcja rcl x odczytuje wartosci zegura i podstawia je pod
zmienng X, czyli stan s zostaje zmieniony na s(v/x), gdzie v
oznacza warto$¢ pokazywang przez zegar procesu. Zakiada sie, 2Ze instruk-
cja realizuje si¢ natychmiastowo.

Sekwencyjne zalozenie instrukcji AC1, AC2 jest realizowane w ta-
ki sposdb, 2e najpierw jest wykonywana instrukcja AC1, a nastgpnie =-
- jesli nie nastgpi zerwanie obliczeh podczas wykonywania AC1 - wykonu-
je sie¢ AC2, Chwila zakonczenia AC1 Jjest momentem rozpoczecia AC2.

Instrukcja alternatywy if O bi——>-ACi end Jjest wykonywana
zgodnie ze schematem: i=1..n

1. Oblicza sig¢ warto$ci wyrazen logicznych gy eeey bn' Oblicze-
nie trwa pewien skonczony odcinek czasu.

2, Jezeli istniejg pewne wyraZenia prawdziwe, tzn. takie, 3ze
[bi]s = tt, to jedno z nich, zaldézimy bi' zostaje wybrane (niedetermi-
nistycznie) i wykonuje si¢ instrukecje ACi.

3. Jeseli nie istniejg wyrazenia prawdziwe, tzn, [bijs = ff dla
i =1..n, to nastepuje zerwanie obliczen,-
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Instrukcje iteracji do O bi-—f--AC1 end wykonuje si¢ zgodnie
z zasadami: i=1..n

1. Oblicza si¢ wartosci wyrazen logicznych by, ..., b
nie to trwa skonczony odcinek czasu.

2. Jezeli istniejg pewne wyrazenia prawdziwe, to wybiera sig¢ jedno
z nich, zalézmy bi’ i wykonuje instrukcje ACi, a po jej zakonczeniu
powtarza sig¢ czynnosci z punktu 1.

3, Jezeli nie ma wyrazeh prawdziwych, to nastepuje zakohczenie ob-
liczen instrukeji.

Wykonanie czasowo uwarunkowanej dozorowanej instrukcji komunikacy j-
nej th Vgt D bi' CMi—*~ ACi it AC end przebiega nastgpujgcc:

1. Oblcha 31¢ wartosci wyrazehi logicznych b1, v ey b . Jek po-
przednio, obliczenie to trwa skofczony odcinek czasu. Alternatywy, dla
ktérych odpowiadajgce im wyrazenia logiczne sg prawdziwe nazywa si¢ al-
ternatywami otwartymi.

n° Cblicze=-

2. Jezeli zbiér alternatyw otwartych nie jest pusty, to wyznacza
on zbiér instrukcji komunikacji, ktére oczekujg na wymiang¢ informacji
z innymi procesami., Spo8r6d nich zostanie wybrana ta, dla ktérej w od-
cinku czasu o dtugoéci v, poczynajac od chwili obliczenia zbioru al-
ternatyw otwartych, zostanie speilniony warunek jej realizacji. Jezeli
warunek taki w tej samej chwili zostanie spelniony dla kilku instrukcji
komunikacji, to zostaje wybrana (niedeterministycznie) jedna z nich. Po
wybraniu instrukcji komunikacji, zatézmy CMi, oraz po jej wykonaniu
wykonuje sig ACi, co konczy wykonanie catej instrukcji.

3, Jezeli zbidér alternatyw otwartych jest pusty, to nastepuje zer-
wanie obliczer.

4, Jezeli, w przypadku niepustego zbioru alternatyw otwartych, w
odcinku czasu przeterminowania o diugo$éci v nie nastgpi, dla 2Zadnej
otwartej alternatywy, rozpoczecie realizacji instrukcji komunikacji, to
po uplywie tego odcinka czasu rozpoczyna sie realizacja instrukcji AC.

Podane zasady wymagaja uzupelnienia o reguly opisujgce wykonanie
instrukcji komunikacji CMi' Instrukcje komunikacji sluzg przekazywa-
niu informacji pomiedzy parg procesbéw: procesem - nadawcg P, ktory po-
stuguje sie w tym celu instrukcjg wyjscia postaci Q!W(e) oraz proce-
sem - odbiorca Q, ktéry wykorzystuje w tym celu instrukcje wejscia po-
staci PTW(x).

Instrukcja wyjscia (!) wskazuje odbiorce informacji Q, Jjego od-
biorczy port komunikacyjny W oraz okre$la przesylang informacje -
jest nig wartosé v = [eﬂs, gdzie s jest wartosciowaniem zmiennych w
momencie wykonywania instruke ji.

Instrukcja wej$cia (?) wskazuje nadawcg informacji P, odbiorczy
port komunikacyjny W oraz podaje zmienng lokalng x procesu - odbior-
cy Q, pod ktorg bedzie podstawiona odbierana wartosé v.
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Aby taka para syntaktycznie skojarzonych ze soba irstrukcji wej-
Scia/wyjécia - stanowigcych elementy dwdch czasowo-uwarunkowanych in-
strukcji komunikacji w dwéch réznych procesach - mogla byé wykonana, mu-
si nastgpié ich zsynchronizowanie (skojarzenie dynamiczne), tzn. musi
nastgpié¢ taka sytuacja, ze w tym samym momencie czasu w obu majacych
skomunikowaé si¢ ze sobg procesach sterowanie dopusci ich realizacje.

W przypadku zajScia skojarzenia dynamicznego nastg¢puje roéwnoczesna
realizacja pary skojarzonych instrukcji wejscia; ich wykonanie jest row-
nowazne instrukcji podstawienia x:=e, przy czym x j2st zmienng lo-
kalng procesu odbiorczego, a e wyrazZeniem w procesie nadawczym. Zatem
instrukcja uwarunkowanej czasowo komunikacji dla zbioru alternatyw
otwartych wyznacza zbiér instrukcji komunikacji A, ktére przez zadany
odcinek czasu oczekujg az inny proces réwniez rozpocznie (lub rozpoczgl
wczeéniej) wykonywanie takiej uwarunkowanej czacowo instrukcji komunika.
cji, ktéra w swoim zbiorze instrukcji komunikacji B, odpowizdajgcych
alternatywom otwartym, bedzie zawieraé pewng instrukcje syntaktycznie
skojarzong z jedna sposrdéd instrukcji zbioru A. Jezeli oczekiwanie
przez zadany odcinek czasu nie doprowadzi do skojarzenia zadnej instruk-
cji ze zbioru A 2z inng odpowiadajgcg jej instrukcjgq ze zbioru B, to
pc upiywie tego odcinka czasu zostanie wykonana alternatywa z instruk-
cja AC.

2.5, skusja

Jak wynika z podanego opisu, jezyk RTCSP jest jezykiem bardzo pro-
stym. Wszystkie instrukcje strukturalne - oprécz uwarunkowanej czasowo
instrukcji komunikacji - sa instrukcjami Dijkstry [57] i stanowig juz
klasyczny elemenl nowo proronowanych jezykéw. Natomiast uwarunkowana
czasowo instrukcja komunikacji jest oryginalnym elementem je¢zyka, cho-
ciaz zawiera znany, wprowadzony przez Hoare’a [96], mechanizm wymiany
informacji pomig¢dzy parami komunikujgcych si¢ procesé4w. Instrukcja od-
czytu zegara rcl (x) Jest typowg instrukcjg spotykang w wiekszoséci
jezykoéw programowania uwarunkowanego czasowo.

Jezyki programowania wspblbieznego w Srodowisku rozproszonym cechu-
je duza réznorodno$¢ stosowanych mechanizméw wymiany informacji pomie-
dzy komunikujgcymi si¢ komponentami - procesami. Spotykane mechanizmy,
a przynajmniej wigkszg ich czesé¢, mozna scharakteryzowaé¢ wedlug nastepu-
jacych kryteriéw. Dla wygody opisu przyjmuje sig¢, 2e procesy sg polaczo-
ne abstrakcyjnym, niezawodnym kanalem lgcznoéci, przez ktéry moga prze-
sytaé sobie komunikaty.

K 1. Proces - nadawca moze podczas wysylania komunikatu do odbiorcy
przyjmowaé nastepujace wzorce postepowania:
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1. Proces kompletuje wiadomo&ci 1 wysyta w odpowiedni kanal, po
czym, nie oczekujgc na jakgkolwiek reakcje¢ odbiorcy, kontynuuje swe ob-
liczenia.

2. Proces po skompletowaniu wiadomo$ci oczekuje

a) nieskonczenie diugo,

b) przez zadany odcinek czasu, aZ do momentu, gdy proces - odbior-
ca bedzie w stanie przyjgé¢ wiadoumosci,

3. Proces po skompletowaniu wiadomo$ci oczekuje

a) nieskonczenie dtugo,

b) przez zadany odcinek czasu, az do momentu, gdy proces - odbior-
ca po przyjeciu wiadomo$ci skompletuje i przesle w odpowiedzi wiadomoéé
zwrotng.

K 2. Proces - odbiorca moze zachowywal sig¢ nastgpujgco:

1. Proces ma bufor wejéciowy

a) nieograniczonej,

b) ograniczonej pojemnoéci, gromadzgcy napiywajsce wiadomosci.

2. Proces nie majgc bufora wejsciowego, oczekuje

a) nieskonczenie diugo,

b) przez zadany odcinek czasu, na nadejécie kierowanej do niego
wiadomosci, po czym kontynuuje swe obliczenia,.

3. Proces nie majgc bufora wejsSciowego, oczekuje

a) nieskoiczenie diugo,

b) przez zadany odcinek czasu, na nadejscie kierowanej do niego
wiadomoséci, po czym - w przypadku odbioru -~ przygotowuje i wysyla wiado-
moéé zwrotna, a nastepnie kontynuuje swe obliczenia.

K 3. Kwestig zwigzang z komunikacjg jest sposédb identyfikacji pro-
ceséw, Proces - nadawca zawsze musi znaé identyfikator procesu, do kté-
rego chce wystaé wiadomoéci, natomiast proces - odbiorca moze bezposred-
nio

1) nie otrzymywaé,

2) otrzymywac¢ informacje o identyfikatorze procesu - nadawcy ode-
branego komunikatu.

Ponizej podana tabela zestawia charakterystyki mechanizméw komuni-
kacji w wybranych jezykach programowania wspéibieznego i rozproszonego.

Prosgg;g:ania K 1 Kry;e;ia X > Literatura
i 2 B T 5

NP 1 1a 1 1123

Dp 3a %a 1 (33]

CSP 2a 2a 2 [96]

SR 1, 3a 1a, 3a 1 (6]

ADA 2a, %a | 2a, 2b, 3%a, 3b 1 107]
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1 c 2 4 5
Chill 1, 2a 1b, 2 1, 2 [42]
Argus 1, 3b 1b, 3a 2 M42]
Concurrent C| 2a, 2b 2a, 2b 1, 2 [206]
Conic 1, 3b 2a, 2b, 3a, 3b 2 [198]
RTCSP 2b 2b 2

Przeglad mechanizméw komunikacji i synchronizacji przedstawiajg
m.in. prace [7), (200] oraz pracs [210], ktéra dodatkowo rozwaza zagad-
nienia implementacji tych mechanizméw,

Wybér mechanizmé4w komunikacji w jezyku RTCSP wymaga krotkiego uza-
sadnienia. Kierowano sie¢ przyjeciem mozliwie prostego i uniwersalnego
mechanizmu, Latwo przekonaé sie, %e wybrane mechanizmy s3 istotnie uni-
wersalne. Po pierwsze, nalezy zauwazyé, ze majgc mechanizm K 1 - 2b,
przez wprowadzenie wyrdznionej, nieskonczonej wartosci dla odcinka cza-
su przeterminowania uzyskuje si¢ mechanizm K 1 - 2a. Po drugie, bez-
posrednio widaé¢ w jakl sposéb z mechanizméw K 1 - 2a, 2b uzyskaé me-
chanizmy K 1 - 3a, 3b., Po trzecie, zaimplementowanie mechanizmu
K1 -1 Jjest mozliwe przez wprowadzenie dodatkowego procesu symulujgce-
go dziatanie kanalu lacznosSci (bufora), przyjmujgcego wszystkie wiadomo-
5ci kierowane na jego wejscie., Wszystkie wiadomosci przygotowane przez
proces - nadawcg¢ sg odbierane przez proces symulujgcy kanai, chocia?
bezposredni interfejs mig¢dzy tymi procesami moze by¢ jednym z poprzed-
nio wymienionych mechanizméw.

Podobne rozwazania mogg przekona¢ o tym, ze mechanizm K 2 - 2b
jest wystarczajacy do implementacji pozostalych mechanizméw zachowan
procesu odbiorczego.

Wybrany mechanizm K 3 - 2 jest, oczywiscie, ogdlniejszy od
K 3 -1, przy czym nie przysparza on zadnych klopotéw implementacyj-
nych.

Dokonany wybér mechanizméw jest w znacznym stopniu arbitralny; moz-
na by przytaczaé wiele innych argumertéw. Dyskusja tego zagadnienia nie
bylaby jednak istotna z punktu widzenia caloéci rozwazan. Warto tu jed-
nak zwrécié uwage na to, ze np. twéorcy jezyka Concurrent C [206], prze-
znaczonego do implementacji oprogramowania systemowego, zdecydowali sie
na przyjecie zbioru mechanizméw komunikacji w synchronizacji zawierajg-
cego mechanizmy jezyka RTCSP;podobnie ewoluujg poglgdy na dobor tych me-
chanizméw prezentowane przez Liskov, kierujgcg realizacjg projektu Ar-
gus (1401, a1], D421,

Warto réwniez skomentowaé ogdlng postaé uwarunkowanej czasowo in-
strukcji komunikacji na tle innej podobnej konstrukcji z jezyka Ada.
Konstrukcjg tg jest instrukcja selekcji o nastepujacej, nieformalnie
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przedstawionej, postaci:

select
®ken by =5 AD; S or
¥hen b, =5 AL} S, or
®hen by =5 AD; S
else S

end select

gdzie b1, ceey bn sg wyrazeniami logicznymi. ADH, 3000 ADn sq in-
strukcjami akceptacji lub opédznienia, 81. eeey Sy S sg dowolnymi
ciggami instrukcji. Konstrukcja else S moze nie wystepowaé, jest ona
opcjq w instrukcji selekcji.

Instrukcja akceptacji Jest odpowlednikiem jinstrukcji komunikacjij
ogélnie ma ona postaé:

accept W (x:in T,, y:out T,) do S end W,

gdzie W jest nazwgq portu komunikacyjnego (entry) procesu (task),

X, § 5§ parametrami wejSciowymi i wyjsSciowymi typéw T4y Ty S Jest
dowolnym cigglem instrukcji. Realizacja instrukcji polega na oczekiwa=-
niu az pewien proces wywota port W 2z aktualnymi parametrami a, b.
Gdy to nastgpi, wtedy pod x podstawia sig¢ wartosé a, oblicza sie S
1 pod b podstawia wartos¢ y., Mamy tu wigc wczebniej opisany mecha-
nizm K 2 - 3a komunikacji miedzy procesem wywolujgcym port (procesem
- nadawcg) a procesem zawierajacym instrukcje akceptacji (procesem - od-
biorcy).

Instrukcja opéinienia delay (v) powoduje opéznienie wykonania pro-
cesu o v Jednostek czasu.

Powracajgc do instrukcji selekcji, jej realizacje wyznaczaja naste-
pujgce reguly (107]s .

1. Oblicza si¢ wartoSci wyrazef logicznych by ceey bn i okresla
si¢ zbiér alternatyw otwartych.

2. Otwarta alternatywa rozpoczynajgca si¢ instrukcja akceptacji mo-
%e by¢ wykonana, Jjezeli zachodzi skojarzenie z odpowiadajacym jej wywo-
taniem portu w innym procesie,

3. Otwarta alternatywa rozpoczynajqca si¢ instrukcjg opdznienia mo-
%e byé wykonana, jeieli przed uplywem odcinka czasu wskazanego przez te¢
instrukcj¢ nie zostala wykonana Zadna inna alternatywa.

4, Jezeli 2adna z otwartych alternatyw nie moze byé wykonana na-
tychmiast i istnieje opcja else, to zostaje wykonany cigg instrukeji S.
Jezell opcja else nie istnieje, to oczekuje sig, az jedna z otwartych
alternatyw bedzie mogla byé wykonana dzigki spelnieniu warunkéw opisa-
nych regulg 2 lub 3.
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5. Jezell zbidér alternatyw otwartych jest pusty i istnieje opcja
else, to wykonuje sig¢ cigg instrukcji S. Jezeli opcja else nie wyste-
puje, to obliczenia zostajig zerwane (dokladniej: sygnalizowane jest po-
wstanie sytuacji wyjatkowej (exception)).

W stosunku do instrukcji selekcji mozna zgiosié co najmniej dwa za-
strzeienia. Po pierwsze: wprowadza ona pewien niepoigdany (i prawdopo~-
dobnie przez twércé4w jezyka nie oczekiwany) rodzaj niedeterminizmu w sy-
tuacji, gdy w zestawie instrukcji wystepujg przynajmniej dwie instruk-
cje typu delay, o réinych wartosSciach czasu opdinienia. Gdy, na przy-
k¥ad, instrukcja ma postaé

select when true — accept W.... end W; §; or
when true —)delay (5); S, or
when true —>delay (10); 55

end select

mozliwe sq nastepujace - zgodnie 2z wczedniej podanymi regulami - warian-
ty jej realizacji:

1. Wykonanie pierwszej alternatywy, gdy w odcinku czasu [0, 5], od
momentu rozpoczgcia obliczen instrukcji, nastgpi wywolanie portu W,

2, Wykonanie drugiej alternatywy, po uptywie 5 jednostki czasu,
gdy wczesniej nie nastgpilo wywolanie portu W.

3. Wykonanie pierwszej alternatywy, gdy w odcinku czasu [0, 10],
od momentu rozpoczecia obliczeh instrukcji, nastgpi wywolanie portu W,

4, Wykonanie trzeciej alternatywy, po uplywie 10 jednostek czasu,
gdy wczesniej nie nastgpila realizacja pierwszej lub drugiej alternaty-
wy. (Podobne zastrzeienie mozna zglosié pod adresem jezyka Conic [122],
uzywajgcego konstrukcji analogicznej do instrukcji select.)

Drugie zastrzezenie dotyczy przypadku, gdy jedna 2z alternatyw roz-
poczyna si¢ instrukcjg delay i jednoczeénie wystepuje opcja else. W tej
sytuacji alternatywa rozpoczynajgca sig¢ instrukcjg delay nie bedzie
nigdy wykonywana.

Podane wady wskazujg na stabosé syntaktyczng konstrukcji select -
konstrukc ja stwarza niepotrzebne pulapki dla programisty. Latwo stwier-
dzié¢, ze proponowana konstrukcja through jest wolna od tego typu niebez-
pieczenstw. W obecnej postaci instrukcja uwarunkowanej czasowo komunika-
cji jest pewng modyfikacjgq instrukcji wprowadzanej w [100], natomiast
pierwotnym zrédiem inspiracji byla budowa oprogramowania komunikacyjne-
go systemu minikouwputerowego [68].



3. OPIS SEMANTYKI JEZYKA RTCSP

3.1. Wprowadzenie

Do opisu semantyki jezyka RTCSP wykerzystuje sie podejécie opera-
cyjne. Alternatywnym, mozliwyu dc rozwaZenia podejSciem przy definicji
Jezyka jest tylko podejScie denotacyjne, bowiem rodejScie aksjomatyczne
ma, w stosunku do podejs$é poprzednich, charakter uzupelniajgcy; roz-
strzygniecia niesprzeczrnosci i zupelnoéci opisu aksjomatycznego moina
dokona¢ tylko wediug innego opisu semantyki jezyka. Przy omawianiu jezy-
ka programowania wspbéibieznego i dodatkowo po uwzglednieniu uplywu cza-
su wybdér podejscia operacyjnego jest nie tylko naturalny, lecz réwniez
znacznie prostszy - efektywniejszy w zastosowaniu. Opinia taka o omawia-
nej klasie jezykéw jest w zasadzie powszechna [72], [82], [138].

Istotg podejscia operacyjnego jest formalne przedstawienie modelu
interpretacji dowolnego programu, tzn. ciggéw akcji (elementarnych, nie-
podzieinych krokéw obliczeniowych) specyfikowanych przez program [56],
{(1747}. Model ten sprowadza si¢ na ogbt do zdefiniowania pewnej maszyny
abstrakcyjne;j, W ktoérej wykonanie pojedynczej akcji jest réwnowazne 2z
wykoraniem pojedynczej instrukcji abstrakcyjnej. Wadg podejécia opera-
cyjnego jest yo, 2e wprowadzajgc maszyne abstrakcyjng, czesto wprowadza
sig¢ jednocze$nie wiele nieistotnych jej elementéw. Aby unikngé tej nie-
dogodnosci, a przynajmniej ograniczy¢é do osiggalnego minimum, w pracy
wykorzystuje si¢ nowe podejScie operacyjne - strukturalne podejscie ope-
racyjne - zaproponowane i rozwiniete przez Plotkina [83], [178], [179].
Podejécie to w istotny sposbéb wykorzystuje tzw. schematy przejsé znako-
wanych (labelled transition schemata) wprowadzone przez Kellera [114].
Przedstawione ponizej pojecia s modyfikacjg pojeé oryginalnych, wynika-
jacg z koniecznosci uwzglednienia czasu rzeczywistego oraz wtasnosci dy-
ramicznych Srodowiska, w ktorym przebiegajg obliczenia.

Definicja 3.1. Dynamicznym schematem przej$é znakowanych, krétko -
- schematem przej$é, bedzie nazywana czworka

(z, Xf. Ay—),

gdzie I, Lesy 83 zbiorami nazywanymi odpowiednio zbiorem konfiguracji

programu 1 zbiorem konfiguracji finalnych & pSZi A Jest zbiorem od-

dzialywan miedzyprocesorowych; symbol — oznacza relacj¢

——Ccl I XA X I zwang relacjg zmian konfiguracji. [ ]
Pojecie konfiguracji, doktadnie okre$lone dalej, mozna rozumieé ja-

ko zestaw istotnych informacji w programie w momencie rozpoczynania lub
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zakofnczenia elementarnego, niepodzielnego kroku obliczeh programu. Wyko-
nanie programu moze by¢ opisane pewnym ciggiem konfiguracji. Relacja
zmian konfiguracji siuzy do wyznaczenia kole jnych konfiguracji jakie mo-
%e przyjaé program, PrzejScie programu z jednej konfiguracji do nastep-
nej moze by¢ uwarunkowane albo tym, co dzieje si¢ w pojedynczym proce-
sie, albo przejscie du nastepnej konfiguracji odbywa sie w wyniku inter-
akeji (komunikacji) pomiedzy parg proceséw. W pierwszym przypadku méwi
sie o braku oddzialywan miedzyprocesowych - bedzie to zaznaczane przez
tzw. puste oddziatywanie € € A, w drugim przypadku bedzie zachodzié
pewne niepuste oddziatywanie migdzyprocesowe A € A, Nieformalnie
przez cddzialywanie A nalezy rozumieé zestaw tych informacji, ktére
opisujg komunikat i okolicznoSci, w ktérych zostaly one wymienione mie-
dzy procesami.

Element (o4, A, 0p) relacji —> bedzie zapisywany w postaci

A
0'1—)_ 02'
Jezell A,], eeey AN €A, Oy eeey O €L i zachodzi
A
g ALG A2 e g
o 1 > 000 n

to bedzie si¢ zapisywaé to w postaci

VRO

[URSS TI .
00 +Uno

Niech A% oznacza zbiér niepustych ciggéw oddziatywan A € A, Je-
2eli dla konfiguracji g1y Op istnieje niepusty cigg oddzialywan
+ :
A,] o 438 KnE A taki, ze
Ar oo A
0 ————— + 0y,
to bedzie sie to zapisywaé w postaci
04—+ 0.
Jezeli konfiguracje Oqs Oy 88 identyczne 1lub 04—+ 0g, to
bedzie si¢ taki fakt zarisywaé w postaci
o, *0,.
BezpoSrednimi nastepnikami konfiguracji o bedzie nazywany zbiér

konfiguracji

A (o) ={a'l c—Av-c', A€ A}
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Definicja 3.2. Obliczeniem w schemacie przejsé (g, Lps Ay —) roZ-

poczynajgcym sie w konfiguracji o, nazywa sig cigg nieskoriczony

)‘1 A2 )‘n )‘n+1
Uo_" q1_"noo—"'°n_"o.u
lub taki cigg skonczony
A Ao A
co 01 7 eee 7°n

ze A(oy) = &

Obliczenie skoficzone, takie 2ze on € Ef nazywa si¢ obliczeniem
wlasciwym. Obliczenie skoAczone, takie ze % ¢,£f nazywa sie oblicze-
riem zablokowanym.

Jezeli dla konfiguracji o istnieje pewne obliczenie nieskonczone,
to bedzie to zapisywane w postaci

o — » infinity ,

Jezell zasé dla o istnieje pewne obliczenie zablokowane, to bedzie to
zapisywane w postaci

o — xdeadlock .

3.2, Srodowisko wykonawcze

Semantyka programéw uwarunkowanych czasowo w istotny sposéb zalesy
od wlasnoSci dynamicznych Srodowiska, w ktérym program jest przetwa-
rzany. Obliczenie procesu jest ciggiem wykonah elementarnych, niepo-
dzielnych krokéw obliczeniowych. Od wiasno$ci Srodowiska wykonawczego
zalezy czas trwania takiego kroku, przy czym zalezy on takze od:

1) rodzaju danego elementarnego kroku obliczen,

2) stanu programu w momencie rozpoczynania tego kroku.

Przyjmuje si¢ natomiast, ze nie ma zalezno$ci od wartos$ci chwili,
w ktérej rozpoczyna si¢ obliczenie danego kroku, czyli od stanu zegardw
programu (zaklada sie'jednorodnoéé czasu trwania obliczen elementarnych
krokéw). Dalej zaklada sig, ze omawiana zalezno$¢ ma charakter niedeter-
ministyczny, tzn. czas trwania danego kroku obliczeniowego, dla zadane-
go stanu programu, nie musi by¢ wyznaczony jednoznacznie, lecz moze mu
odpowiadaé pewien skonczony zbibér czasdéw trwania obliczen. Zbiér ten
dla danego kroku obliczeniowego bedzie wyznaczony przez pewien predykat,
zapisywany w postaci D (dur), gdzie dur (od duration) oznacza zmien-
ng, ktérej wartosScig jest czas trwania obliczen tego kroku. Zmienna dur
jest r6ézna od zmiennych programowych, tzn. dur ¢ Varid. Zatézmy, ze
przez D[v/dur] bedziemy oznaczaé podstawienie wartoséci v pod zmien-
ng dur w predykacie D. Konwencja ta Jjest w zaleznosci od kontekstu 2a-
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two odréznialna od podobnego oznaczenia uiytege na podstawienie wyraze-
nia pod zmienng wolng. Predykt D jest prawdziwy dla wartosci v 2zmien-
nej dur i danego stanu s, co jest oznaczone w postaci []:D[v/dur]]]s =
= tt, wtedy i tylko wtedy, gdy v > O Jest dopuszczalnym czasem reali-
zacji rozwazanego kroku. Zatem zbiorem dopuszczalnych czaséw realizacji
danego kroku obliczeniowego, przy ustalonym stanie poczgtkowym s, jest
zbiér

{v | [P v/aur]] ¢ = tt}.

Z przyjeciem klasy predykaté4w opisujacych witasnosci Srodowiska wy-
konawczego wigze sig¢ przyjecie ich interpretacji. Tutaj zaktada sie, 2e
moze to by¢ dowolnie ustalona interpretacja, zgodna z interpretacjgq J,
przyjetq dla zbiordéw Exp i1 Bexp. Zatem w dalszym ciggu pojecie inter.
pretacji J bedzie wspblnie odnoszone do wszystkich wymienionych klas
obiektéw,

Elementarne kroki w realizacji proceséw oraz ich opis przedstawia-
ja si¢ nastepujgco:

1. Wykonanie instrukcji pustej skip nie zalezy od stanu poczgtkowe-
go 1 odbywa si¢ natychmiastowo.

2. Dla instrukcji zerwania abort czas wykonania jest nieokres$lony.

3. Wykonanie instrukcji podstawienia x:=e odbywa sie¢ w jednym,
niepodzielnym kroku, ktérego czas trwania wyznacza predykat ASSe.

4, Wykonanie instrukcji alternatywy (IF) if 1_113“ b; — AC, end
rozpoczyna si¢ obliczeniem warto$ci wyrazeh Dyy ooy b, 1 wyborem
jednej z otwartych alternatyw lub zerwaniem obliczeh. Czas trwania tego
kroku, je$li nie nastapl zerwanie obliczen, wyznacza predykat TESTIF.
Nastepnymi krokami, jesli nie nastgpilo zerwanie obliczen, sg kolejne
kroki odpowiadajgce realizacji wybranej instrukeji ACi.

5. Wykonanie instrukcji iteracji (DO) do i_D n by —-AC,; end
rozpoczyna si¢ obliczeniem wartosci wyrazenh b1, .::. b i wyborem jed-
nej z otwartych alternatyw lub zakoAczeniem instrukcji. Czas trwania te-
go kroku wyznacza predykat TESTDO. Gdy instrukcja nie zostanie zakohczo-
na, nastepnymi krokami jej realizacji sq kolejne kroki realizacji zloze-
nia instrukcji AC43 do io 0 bi-—>-ACi end,

6. Pierwszym krokiem wykonania instrukc ji uwarunkowanej czasowo ko-
munikacji (TH) thVwt [ by; CM;—AC, 1t AC end jest réwnies
obliczenie wartosci wyrazsn"g1, +esy by i wyznaczenie zbioru alterna-
tyw otwartych lub zerwanie obliczen. Czas trwania tego kroku, jezeli
nie nastgpilo zerwanie obliczen, wyznacza predykat TESTTH. Nastepnym kro-
kiem, je$li nie nastgpilo zerwanie obliczen, jest krok polegajacy na
oczekiwaniu na zsynchronizowanie si¢ z pewnym procesem przez najwyze]

v jednostek czasuj czas jego trwania wyznacza predykat WAITV, ktoérego
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definicja ma oczywistg postaé:
O <dur €£v .,

Nastepnym krokiem po zsynchronizowaniu si¢ z pewnym procesem jest
wykonanie pary skojarzonych instrukcji wejscia/wyjécia P?W(x) 1 Q!W(e);
przyjmuje sie, ze czas realizacji tego kroku wyznacza predykat SENDe.

Dalszymi krokami s§ w tym przypadku kolejne kroki realizacji in-
strukcji Aci odpowiada jqce wybrane] alternatywie.

Gdy brak jest synchronizacji w odcinku czasu o dlugosci v, w na-
stepnej jednostce czasu, po urlywie tego odcinka, rozpoczyna sig¢ obli-
czenie pierwszego kroku instrukcji AC.

Definicja 3.3, Srodowisko wykonawcze programu jest okreSlone przez
rodzine predykatéw ENV
ENV = {A3S,| e € Exp} v {TEST5| IF € Cif}u
{TEST))y | DO € Cdo} u {TESTy | TH € Cth}u
{WAIT, | v € Int} U {SEND, | e € Exp} ,

gdzie Cif, Cdo, Cth sg podzbiorami Com oznaczajgcymi zbiory instruk-
cji alternatywy, iteracji oraz czasowo uwarunkowanej komunikacji.

3.3, Konfiguracje procesodw

Konfiguracjami roboczymi (niekoncowymi) programé4w bedg trojki
<P, Sy, ¢>, gdzie p oznacza biezgce instrukcje programu, ktére majg
by¢é wykonane, s Jest stanem zmiennych programu, natomiast c¢ jest
stanem zegaréw programu. Formalne okre$lenie zbioru konfiguracji wymaga
wprowadzenia pomocniczych konstrukc ji syntaktycznych.

Synch - zbiér konstrukcjl synchronizujgcych; pojedyncze konstruk-
cje synchronizujgce, oznaczone przez SY, sg zdefiniowane naste¢pujgco:

SY::=BS|AS
BS::=v wt CC 1t AC
AS::=CC syn P

Ecom - 2zbiér zlozen pomocniczychj pojedynczy element EC tego
zbioru jest zdefiniowany nastg¢pujgco:
EC::=GC|SY|GC;AC|SY;AC|AC .
Eproc - zbidér proceséw pomocniczych; pojedynczy proces EP Jest

zdefiniowany przez:

EP::=P:PD3EC .
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Eprog - zbidér programdé4w pomocniczych; pojedynczy program EG Jest
zdefiniowany przez:

EG::= 1 EPi .
i=l..n

Oczywiscie zachodzg inkluzje:

Com C Ecom ,

Proc < Eproc ,

Prog < Eprog ,
a takze

Gem C Ecom ,
Synch < Ecom .

Prawidzowo$¢ budowy pomocniczych konstruke ji syntaktycznych okre-
$lajg reguly:
v 20, IFCC, IFAC
Ik v wt CC 1t AC

2. IFcc, (IW)((P,W) € PSC(CC) U PRC(CC))
IFCC syn P

1.

I+ I
2 GC, AC

Ik GC3AC

4, JESY, IFac

Ik SY;AC
5. I PD, I+ EC, (¥ (Q,W) € PSC(EC))(Q#P),

(¥ (Q,W) € PRC(EC))(QAP A W_€ PDE(FD))
" I+ P:PDjEC

6. IF EP; (i=l..n),
FV(EP;) N FV(EP,) = @ (i4j, 1,j=1..n)
I+ || EP
~ i=l..n 1

Wystepujace w tych regutach zbiory FV, PSC, PRC majg oczywiste
definicjes

vwtCCltAC CCsynP GC;AC SY;AC P:PDEC
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 FSC(AC)| PSC(EC)
PRC |PRC(CC) U PRC(AC) | PRC(CC) |FRC(GC) U PRC(AC) | PRC(SY) U PRC(AC)| PRC(EC)
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Niech Esynt bedzie nastepujacym zblorem komstruke ji syntaktycznych

Esynt = Ccm U Gee U Ecom U Eproc U Eprog .

Definicje 3.4. Zbiér konfiguracji programéw jest okreslony nastepu-
Jaceo:

L ={<p,8,c>!pecEsynt, s € States, ¢ € C;ocks} Y
{<s,e> 18 € States, ¢ € Clocks } U gbortion},

gdzie States jest zbiorem funkcji czeSciowych - stanéw zmiennych progra-
mu - postaci s8: Varid ¢ —Valj Clocks [ast zbjorem funkcji - stanéw
zegardéw programu - postacli c¢3 Clockid-- -~ int. Zbidér konfiguracji kon-
cowych programu jest okreslony przes:

£y = {<s,c 7|8 € States, ¢ € Clocks} U { avortion} .

Przejécie z konfiguracji <p, s, ¢> do konfiguracji <p ,8 ,c >
ogznacza realizacj¢ pewnego elementarnego kroku obliczeA programu, w kté
rya ¢ oznacza instrukcje jakq ma program wykonaé przed rozpoczeciem
tego kroku, natomiast p‘ - instrukcje¢ jaka pozostaje jeszcze do wykona-
nia po zakoiczeniu obliczeh tego krokuj podobnie s, ¢ oraz s‘, ¢
oznaczajg poczgtkowe i koncowe stany zmiennych oraz zegaréw programu
pedozes realizacji tego kroku. Gdy wykonywany krok jest ostatnim kro-
kiem obliczefl prograru, wtedy po jego zakofczeniu mogg powstaé dwie sy-
tuacje. Sytuacja po prawidiowym zakonczeniu bedzie opisywsna konfigura-
zjq <a‘, c‘), natomiast po nieprawidiowym - konfiguracjg abortion
(zerwanie programu).

Wyjesnienis wymaga przyjeta w dalszym ciqgu konwencja dotyczgca
identyfikacji zegaréw. Przyjmuje sie, ze kazdy proces, czyli wszystkie
Jego instrukcje, dysponuje wiasnym czasomierzem, oznaczonym pewnym iden-
tyfikatorem, niedcstepnym programiscie, ktéry bedzie wyznaczony przez
funkcje czgsciowqg cl: Esynt\BEproge —-Clockid. Funkcja ta ma nastepu-
jace wlasnobcis

1. Kazdemu procesowi EP i wezystkim jego instrukcjom sktadowym od-
powiada ten sam zegar oznaczony przez ¢l EP. Zatem jezeli np.
EP::=P:PD;AC|P:PD;SY;AC , to cl EP = ¢l AC = ¢l SY, itd.

2. Réznym procesom EPy, EPJ w programie EG = -lll " EPk odpo-
wiadajq,rézne zegary, tzn. cl EP; #cl EP:j dla 1 £ 3."°

Niech o =<{p, 8, ¢> Dbedzie konfiguracjgq takg, z2e p € Eprog,
tzn., P = 1 EPyy
gdzie i=1..n

E.’P1 = Pi s PDii BS1

lud
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EPi = Pi : PDi; Bsi; AC1
oraz

BS; = vy wg [ by OMyy—-AaC,; 18 AC,,.
1=1..Ly
Dalej, niech ¢y = c(ecl EPy).
W formutowanych nizej definicjach 3.5-3.11 przyjmuje si¢ ustalong
powyzej postaé konfiguracji oraz oznaczenia jej elementéw skiadowych.

Definicja 3.5. Proces EP1 (i=1..n) jest otwarty w stanie s do
komunikacji z procesem o nazwie P wtedy i tylko wtedy, gdy istniejq
byys CMy; takie, se [[bill]a = tt oraz CM, = P! v{(x) lub CM, =
= P? W(e). Fakt ten bedzie zapisywany w postaci prawdziwosci predyka-
tu

[orEN(EP, ,P)]] s = bt B

Definicja 3.6. Procesy EP;, EPﬁ (1,j=1..n) sg otwarte w stanie s
do komunikacji wtedy i tylko whedy, gdy istnieje w BSi, BSJ taka para
syntaktycznie skojarzonych instrukcji komunikacji CMil' CMJI" dla
ktérych

[v;,]g = t&  oraz [bjl‘]s = tt.
Fakt ten bedzie zapisywany w postaci prawdziwosci predykatu
[coM_OFEN (EP,, Epa.)]B = tt. »

Definicja 3.7. Procesy EPi. EP. mogg synchrogizowaé si¢ ze sobg
w stanie programu s 1 stanie zegardw c¢ wtedy i tylko wtedy, gdy za-
chodzg nastepujgce warunki:

1) [com_OFEN (EP,, EPj)]]s = tt,

2) max (ci, cj) < min (ci + Vi, cJ + vd).
Fakt ten bedzie zapisywany w postaci prawdziwoéci predykatu

[posyN (EP,, EPJ.)]]S'C = tt . .

Definicja 3.8. Proces EPi nie moze synchronizowaé sie w stanie
programu s i stanie zegaréw c¢, wtedy i tylko wtedy, gdy dla kazdego
EI%(J £ 1) zachodzi

[posyN (EP,, EPJ)]]S'C = ff.

Fakt ten bedzie zapisywany w postaci prawdziwoéci predykatu
[noros (EPi)]]s’c = tt . "
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1]

Definicjs 3.9. Procesy EP,, EPJ, takie ze [[POSYN (Ep;, EP )]
= *t, moga synchronizowa¢ si¢ ze sobg w konfiguracji o wtedy i tylko
wtedy, 3dy sg speinione warunkis:

1) dla kazdej inneJ pary proceséw EPk, EPl, réznej od pary EPi'
EPJ takiej, %e [POSYN(EPk, ET, )] = tt, zachodzi:

8,¢

max (cl, ¢ ) < max (¢, Cy)s

J}
2) dla kazdego procesu E}k, réznego od EPi, EP:j i tekiego,
ze [Norcs (Epk)js o = tt zachodzi:

mex (cy, cd) SO + Vy

3) dla pozostatych procesédw EPk
max (°1’ °:j) Cy o
Fakt ten bedzie zapisywany w postaci prawdziwosci predykatu

[syncH (EP,, EPJ)] o= tt . -
Usfinicia 5.10, Proces EPi, taki ze [NOPOS (EPi)]jS c =t
nis voZe syuchronizowaé sie w konfiguracji o wtedy i tylko wtedy, gdy
sg sveinione nastepujgce warunki:
1) dla kazde]j pary proceséw EP&, EPl réznych od EPi, takiej ze
[ PosyN (EDy, Eri)]s,c = tt, zachodzi ¢y + vy < max (¢, ¢;),
2) dla kazdego procesu EEB. réznego od EP&, takiego ze
[woros (EIP:])]]S.c = tt, zachodzi: ¢4 + V; < cj + Vi
53) dla pozostalych procesdéw EP. zachodzi: ey + vy < c‘_j .
Fakt ten bedzie zapisywany w postaci prawdziwosci predykatu:
vosyN (ZPg)] = ot .
Niech o =<{p, s, ¢> bedzie teraz dowolng konfiguracjg, taka ze
p € Eprog.

Definicja 3.11. Procesy EPi. EPj sg skojarzone ze sobg dynamicz-
nie w konfiguracji o. wtedy i tylko wtedy, gdy sg spelnione nastepujg-
ce warunkis

1) procesy EPI' EPJ sg postaci EPi = Pi: PDi‘ ASi lub EPi =
= Piz PDi;ASi;ACi, EPJ = P, PD.; ASJ lub EPJ. = Pj: PDJ;ASJ;ACJ,
gdzie: ASi = CC j’ ASJ = CCd syn P 30

2) cy = cJ.

Fakt ten bedzie sie¢ zapisywaé¢ w postaci prawdziwos$ci predykatu:
[matcH (EP,, EPy)] 4 = tt.
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3.4. Oddziatywania miedzyprocesowe

Niech bedg ustalone dwie, syntaktycznie skojarzone, instrukcje wej-
Scia/wyjécia

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

dia ktérych, w pewnym momencie czasu t, zostanie stworzona taka sytua
cja, ze mogg one jednoczetnie wykonal sig, tzn., wartosé v wyrazenia e
nadana przez instrukcje wyjscia zostanie podstawiona pod zmienng x

w instrukcji wejécia. Informacje¢, jaka jest podczas tej realizacji ob-
serwowalna przez instrukcje wejscia, mozna ujgé w széstke:

(x, P, W, 2, v, t),

co oznacza, 2e w momencie t warto$é v przestana od procesu P zo-
stata odebrana w porcie W procesu, w ktérym jest umieszczona instruk-
cja wejécia; znak * symbolizuje nieznang dla instrukcji wejscia nazwe
tego procesu. Podobnie to, co mozna zaobserwowaé z purktu widzenia in-
strukcji wyjécia, begdzie zestawem informacji:

(*) Q W, !, v, t).
Gdy z instrukcjami wejscia/wyjécia sy jawnie zwigzane identyfikatory
proceséw zawiersjgcych te instrukcje, wtedy zamiast symbolu x wystapi
identyfikator tego procesu; a wigc odpowiednie oddzialywanie przyjmie
postaé

(Qv Ps w, ?9 Vs t)
oraz

(Py Q W, !y v, &) &

Podobne oddzialywania sg informacjami obserwowalnymi z punktu wi-
dzenia poszczegélnych procesdéw. Z punktu widzenia obserwatora zewnetrz-
nego w stosunku do tych proceséw bedg dostrzegane te same informacje.
Bedq one natomiast zapisywane w bardziej zwartej postaci. Jezeli proce-
sy P, Q JjednoczesSnie dostrzegajs zachodzgce oddziatywania, co ozna=-
czamy

(Py Q W, 2, v, t) 11 (Q, P, W, !, v, t) ,
to z punktu widzenia zewngtrznego obserwatora jest to réwnowazne z od-
dziatywaniem

(Py Q, W, v, t) ,
gdzie proces P stojgcy na pierwszym miejscu oznacza zawsze nadawce,
natomiast proces Q - na drugim miejscu - odbiorce komunikatu.
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Niech teraz bgdzie ustalona pewna instrukcja uwarunkowanej czasowo
komunikacji. Podczas Jjej realizacji moina zaobserwowaé dwie sytuacje,
z ktérych jedna polega na tym, 2e w okresie odcinka czasu wyznaczonego
przez czas przeterminowania nastgqpi zsynchronizowanie si¢ z pewnym pro-
cesem oraz druga, gdy w tym odcinku czasu nie nastgqpi synchronizacja.

W pierwszym przypadku informacjg obserwowalng przez dany proces
Jest

(xy Py, t)
ludb
(q, P, t),

jeéli identyfikator procesu Q Jjest jawnie zwigzany z instrukcjg uwa-
runkowanej czasowo komunikacji. Symbol P oznacza identyfikator proce-
su, z ktérym nastgpita synchronizacja, natomiast t oznacza chwile
zsynchronizowania si¢ obu procesow,

W drugim przypadku, jezelil proces, oczekujgc do pewnej chwili ¢,
nie doczeka sie¢ zsynchronizowania si¢ z 2adnym innym procesem, to ob-
serwacje zarejestrowang przez proces begdzie sig¢ zapisywaé w postaci od-
dzialywania:

(= y ©)
1lub
(P, t),

je8li identyfikator procesu P Jest jawnie zwigzany z instrukcjg uwa-
runkowanej czasowo komunikacji.

W przypadku oddziatywan (F, Q, t) i (Q, P, t) ich jednoczesne wy-
stgpienie

(Py Q t) 11 (Q, Py ¥)

jest, oczywiscie, réwnowazne kazdemu z nich.

Definicja 3.12. Zbiér oddzialywan migdzyprocesowych Ajoer obser-
wowalnych lokalnie przez pojedynczy proces Jjest okreslony nastgpujgco:
Ay0c = {(PQ,W,2,v,8) | P € Procid v {*}, Q € Procid,
W € Portid, v € Val, t € Int | U
{(P,Q,W,!,v,t) | P € Procid U {*}, Q € Procid,
W € Portid, v e Val, t € Int} U
{(P,@,T) | P € Procid U {x}, Q € Procid, t € Int}u
I(P,t) | P & Procia U {+}, t e Int} u{e},
gdzie € Jjest oddzialywaniem pustym.
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Definicja 3.13. Oddziatywaniem komplementarnym X do danego od-
dzialywania A € Aloc Jest oddzialywanie nastepujace:

_ (P,Q,W,?,v,t) dla A (Q,P,W,1,V,t),
A =< (P,Q,W,!,v,%) dla A (QP,W,?,v,t),
(P,Q,%) dla A (QP, %),
niegzdefiniowane dla pozostalych A,

Definicja 3.14, Zbiér oddzialywan miedzyprocesowych Aglob’ obsern
wowalnych globalnie w programie jest okreslony nastepujacos

Ag1ob = {(P,Q,W,v,t) | P,Q € Procid, W € Portid, v € Val,

t e Int} v {(P,Q,t) | P,Q Procid, t € Int} U
{(®,t) I'P € Procid, t € Int} U {e}. .

Definicja 3.15. Operacja zlozenia réwnoleglego }‘”xeAglob Jest
zdefiniowana dla oddzialywah komplementarnych A, A € Aj,c W Sposéb
nastepujgcy:

(P,Q,W,v,t) dla A = (P,Q,W,!,v,t)
lub A= (Q,P,W,?,V,t),
AR =¢ (P,Q,t) dla A= (P,Q,t)
ludb A= (Q,P,t),

a
Lniezdefiniowane dla pozostatych A.

Warto zauwazyé, ze kazda para lokalnych oddzialywan komplementar-
nych z Aloc wyznacza pewne oddzialywanie globalne, a takze odwrotnie:
kazde globalne oddzialywanie z Aglob wyznacza par¢ lokalnych oddzialy
wan komplementarnych.

Dla wygody w operowaniu poszczegbélnymi elementami sktadowymi od-
dzialywan wprowadza sig¢ nastgpujaca konwencje¢ oznaczeh. Dla A € Aqoct

A .0bs = oznacza,jesli jest okresélony,identyfikator procesu ob
serwujgcego oddziatywanie A,

A .part - oznacza, jesli jest okreSlony, identyfikator procesu
skojarzonego z procesem obserwujacym A,

A.port - oznacza, Je$§li jest okreSlony, identyfikator portu ko
munikacyjnego w A,

A .dir - oznacza, jesli jest okreSlony, kierunek transmisji
wzgledem procesu obserwujgcego oddzialywanie A j jest
to nadawanie (!) lub odbiér (?)

A.val - oznacza, JeSli jest okreslona, warto$é przesylang po-
miedzy procesami w oddzialywaniu A,

A.time - oznacza, jesli jest okreSlony, czas oddziatywania A.

Ponadto dla A € Aglob’
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A.send - oznacza, jeSli jest okreSlony, identyfikator procesu
nadajgcego komunikat,

A .receiv - oznacza, Jjesli jest okreSlony, identyfikator procesu
odbierajycego komunikat.

Dla rozpoznania rodzaju oddzialtywania A € Alocu Aglob zapisuje
sie:s

comm gdy A = (P,Q,W,!,v,t)
A = (P,Q,W,?,v,t)
A = (P,Q,W,v,t),
& alype - syn gdy A = (P,Q,%),
nosyn gdy A = (P,t),
empty gdy A = €.
Podczas oblibzeh programu ¥R = I PCi kazdy z proceséw skla-

dowych FCi (i=1..n) obserwuje lokal%i%'igwien clgg oddziatywan
hloci = Ai1' Aia. sy Ai,n(i). sdzie Aij € Aloc dla j = 1tnon(i)’
zwany lokalng historig.

Dgfinicja 3.16. Rodzina lokalnych historii hlocy (i=1..n) Jest
rodzing zgodng wtedy i tylko wtedy, gdy speinia nastepujgce warunki:
1) jezeli
hloc; = Agqs Agos eeen Ay peyye
to
Ai,a" timeski’dﬂ. time (3=1..n(1)-1),

2) jezeli A bedgce elementem historii hloci Jjest takim oddzia-
lywaniem, dla ktdérego jest okreslone oddziztywanie komplementarne A,

to oddzialywanie A Jjest elementem historii hlocj procesu Pj takie-~
go, ze Pj = A .part. ]
Podczas obliczen programu FR = | PC; mozna prowadzié obssr-

i=l..n
wacje zachodzgcych oddziatywan z punktu widzenia obserwatora zewngtrzne-
g0. Zarejestrowany cigag oddzialywan
hglob = A1' )\2, ey AN’
gdzie AJ E'Aglob’ dla Jj=1..N, nazywa sie¢ historig globalng. Oczywi-
Scie

)\13; time < Ai.dﬂ' time

dla Jj=1..N-1,

Zgodny zbidér historii lokalnych hloc1, ooy hlocn wyznacza w
oczywisty sposéb pewnq historig globalng hglob, oraz odwrotnie: glo-
balna historia hglob wyznacza zgodny zbiér historii lokalnych. Zwig-
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zek ten bedzie notowany w postaci

hglodb = Il hlocy .
i=l- o

Definicja 3.17. Jezeli hq. eeey hn Jest ciggiem historii lokal-
nych (globalnych) w procesie (programie), to cigg ten bedzie nazywany

tancuchem w procesie (programie), Jjezell istniejq takie
Ay € B350\ {e (Aslob\{c )y %6

hi+1 =hin Ai (131.000,11-1)

gdzie symbol N oznacza konkatenacje.
Jezell hj, hj sq elementami pewnego ancucha i 1 < J, to bedzie to
zapisywaé sig¢ w postaci hy - hy. .

.5. Relacja zmi konfiguracgji

Relacje zmiany konfiguracji —— opisuje zbiér aksjomaté/w lub re-
gut zwigzanych z kazdg produkcjq syntaktyczng. Zespél regul i aksjoma-
t6éw jest dobrany tak, aby dla dowolnej konfiguracji o € I\ I, byio mo
liwe wyznaczenie obliczenia rozpoczynajgcego sig¢ w tej konfiguracji.

W definicjach przedstawionych ponizej przyjmuje sie¢ nastgpujace oznacze-
nia:

Zapis reguly w postaci

A_.'B1| -ool%
A‘_"B;|-01|B;
jest skrécong formg zapisu n regui:

Dla konstrukcji, w ktérych wystepujgq warunki logiczne jako dozory,
a wiec dla GC, CC, IF, DO, TH jest zdefiniowany, predykat BOOL. Dla
GC, 1 podobnie dla pozostatych konstrukcji, predykat BOOL jest okreslo-
ny nastepujgco:

[BooL (6e)]g = t;t(“——>1=31"n ([[_bi]] g = tt)y

gdzie b1, ey b

B wystepuja Jjako dozory, czyli

6= [J b,—AC, .
i=l,.n 1 i
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Gem

Instrukcje doczorowane

GC = b,— AC
1=l[;].n 1 i

b, = tt, <4C;,s,c> —= @

A
{(GC,8,c> —g¢

Cem

Instrukcja komunikacyjna

8

PlW(e)

RC

P7W(x)

. [eJ4=v, [sExD, [+° /aur]] j=tt, t=c(cl SC)

<SC,m,¢> B 1,9,8) o 0 (tat®)/c1sC)>

[e]g = errer

2.
{(SC,s,c )i- abortion

[e1s=v, [seEND, (t* /dur]] =tt, t=c(el RC)

<RC,8,0> (FPs23¥48) (g(v/x),c((t4t" )/cLFC)>

Gee

Dozorowane instrukcje komunikacy jne

CC= [} by3CM;—=AC,

[b,d, = tt, <CMy,8,c> 2> <s",c%

i=l..n <0C, 8,602 <ACy,8" e
Com Instrukcje
AC = skip CAC,8,¢) —= (8,c)

AC = abort

AC = x3=e
AC = rcl x
AC = AC13AC2

AC = if CC end

{AC,8,¢> —5 abortion

- [e1g=v, [45S, [8/aur]] g=tt

{AC,s,c> i, <8(v/x),c(c(clAC)+t/clAC)>

o [e]g = error

< AC,s,¢> —5+ abortion

<AC,s,c>—5><s(c(_g_;AC)/x),c >

<AC1,8,6> —<AC1*,8%,¢*>1<8",¢*> |abortion

<AC,8,¢>—~<AC1,AC2"8" ,¢*> <AC2,58" ,c¢*> | abortion
[BooL(acC)] =tt, [TEST AC ft/dur]] =tt

CAC,s,¢> —== <GC,s,c((c(SlAC)+t)/clAC)>
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Com

Instrukcje

AC:= do GC end

[Boor(ac)] #tt

{AC,s,c> £, abortion

[Boor(ac)] =tt, [TEST 'AC [(t/dur]] =tt

1.
CAC,s,¢> -5 <GC;AC,s,c(c(elAC)/clAC)>

5 [BOOL(AC)]§=ff, [rEsT Ty (t/dur]] =tt

CAC,8,¢> —5~<(3,c((c(clAC)+t/c1AC)>
[BooL(aC)] j=tt, [TEST,;[t/dur]] =tt

AC = th v wt CC 1.
1t AC1 end CAC,8,0>—5-(Vv WtCCLtAC1,s,c((c(clAC)+t)/clAC)>
5 [BOOL(AC)]Iii tt
{AC,s,c> -5 abortion
Proc Procesy
CAC,s,¢> —»<AC,8%,c" 1< e | abortion
PC = P:PD;AC
(PC,8,c> —><PC*,8",¢*>1¢",¢"> | abortion
gdzie PC'= P:PDjAC’
Prog Programy
<PCyy8,C> £, <PCl,s',c‘> I<s*,c*>| abortion
FR = PC
i-l” n i € (O RN (NN
E— {PR,s,¢ > ——<FR ,8 ,¢c > | <PR",s ,c >| gbortion
gdzie TFR'= PC, oraz FC,=FC,
k:l‘.lcn k k k
dla k # i,
PR"._. “ m
k=1..n £
kAL
Synch Konstrukcje synchronizujgce

SY = v wt CC 1t AC

OPEN(SY,P)]] .=tt, c(clSY) <t <c(clSY)+v
s e— s

¢<5Y,8,0> {EPrt)_ ccosynP,s,c(t/clSY)>
t:c(ﬂ SY)

2

<SY,s,c> BV (40 5 c((b4v41)/clSY) >



Synch

Konstrukcje synchronizujace

21
"

CC syn P

<CC,8,c?> A g

{SY,s,c )A-- o

Ecom

Zlozenia pomocnicze

EC

SY;AC

EC = GC;AC

<SY,8.0> 5 <SY° 8% el cact 8t et

<(EC,s,c> A sy $ac,8" ¢ >l <act,ac,s e

< GC,3§40>—£ ¢ac ,s‘,c‘)

(EC,s,¢> —= <AC*,AC,s",c%>

Eproc

Procesy pomocnicze

EP =P:PD}EC

<EC,s,¢> X (xc* ,8 ,e" 1<ac,s’,c">, v (M)t

’ a) L ) L) . LY LY
<EP,8,c> P <PiPD3EC",s",c"> | <PsPD;AC,s" ,¢">

gdzie Y jest funkcjg czeSciowa !p’Aloc'—"Aloc
zdefiniowang nastepujqco:

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

(P,Q,W,2,v,t) = (%,Q,W,?,v,t),
!P(A) =¢ (P,Q,t) (%,Q,t),

(P,t) (=,t),

A = €&

za8 !p(l)f oznacza, e Y jest okreSlona dla
Ae

>
I

> >» >
]

P

Eprog

Programy pomocnicze

EG = EP
1"-’1'0' «n i

CEP;,8,0 >~ <EP},8",c" I<s",c*>| abortion

(EG,8,c > —» <EG',8",c*>I<BG",s",¢">| abortion
gdzie EG' = EP, oraz EP, = EP
k=1|!.n k k k
dla k # 1,
EG" = 1" EPk ®

k=1l..n
k#£i

[sxwcu(EPy ,EP)] (g6, q,c) =
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Eprog Programy pomocnicsge

CEPy,8,0> 2w (EF},8,c">,

<Epd,a,c>—L BF},8,c",

t =c"( C1EP, ) ,t":c"(glEPj 3%

Aetime = max(c(cl EP;, c(cl EP,)

Allx

<EG,8,c > —— <EG" ,8,c(t" /clEP, ,t"/c1EP,)>

J

gdzie EG' = _1'.|.n EP, oraz EP, = EP,
dla k £ i,3.

[mmH(EP:l’EPJ)] <EG,s,c> = ¥

<EP;,8,¢> A <EP},s’,¢"),

<EPy, 8,0 X EF,8,0">,

t'=c" (el EP,), t"=c"(cl EPJ,L)
AN

(EG,s,c >4 <(EG',s" ,c(t‘/_c_mpi,t"/_g_Epdp

3.

< L) S
gdzie EG = k=1| .I n EPk orag EPk = EPk
dla k # 1i,3.

I[NOSYN(EPi)]l <EG,8,¢> = ¥
A . s
CEP;,8,¢7 —=<EP;,8 4c >,

4, A type = timeout
<(EG,s8,¢) —A—-<EG‘,8‘,c‘>

gdzie EG' = EP,, EP, = EP
k=1ln K K
dla k £ 1.

Do przedstawionych aksjomatéw i regul definiujgcych relacje zmiany
konfiguracji —— moZna dolgczyé nastepujgce komentarze.

Instrukcje dozorowane. Relac,jé zmiany konfiguracji jest zdefiniowa-
na tylko dla tych przypadkéw, 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 be-
dzie realizowana w programie zawsze jako fragment instrukcji IF lub DO.
W definicji relacji —— dla IF oraz DO sg uwzglednione przypadki,
gdy nie istniejgq alternatywy otwarte. Gdy tak si¢ dzieje, wéwczas nigdy
nie dochodzi do realizacji odpowiedniej instrukcji GC. Stad wynika uza-
sadnienie obszaru okreslonosci relacji —— dla instrukcji GC.

Instrukcje komunikacyjne. Wykonanie instrukcji wyjScia realizuje
sie¢ pomyslnie, jezell jest okreSlona wartosé wyrazenia e w stanie s.
PomySlne wykonanie polega na realizacji pojedynczego kroku zakonczonego
przestaniem wartoSci wyrazenia e do wskazanego portu W wybranego
procesu P, Czas trwania kroku wyznacza predykat SENDe. Wykonanie in-
strukcji wej8cia przebiega analogicznie, przy czym czas jej realizacji
zalezy od wyrazenia e w procesie nadawczym.

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

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

Pierwszym krokiem wykonania instrukcji alternatywy jest obliczenie
wartosSci dozoréw., Czynnodé ta, nie zmieniajac stanu programu, wprowadza
tylko pewne opdinienie przed wykonaniem wybranej otwartej alternatywy.
Jezeli alternatywa taka nie istnieje, nastepuje zerwanie obliczenia ca-
lej instrukcji (a w konsekwencji catego programu). Pierwszy krok reali-
zacji instrukcji iteracji jest taki jak dla instrukcji alternatywy, z
tg roéznicg, ze brak otwartej alternatywy kohczy poprawnie catg instruk-
cje.

Podobnie do instrukcji alternatywy przebiega wykonanie pierwszego
kroku uwarunkowanej czasowo instrukcji komunikacji. Jezeli istniejg al-
ternatywy otwarte, to krok ten kofczy si¢ rozpoczeciem oczekiwania na
gsynchronizowanie si¢ z pewnym procesem; W przypadku przeciwnym nastepu-
Jje zerwanie instrukcji.

Procesy. Dla proceséw jako elementdé$w zbioru Proc jest zdefiniowa-
na relacja — tylko dla tych przypadkéw, gdy oddzialywanie A = €.
Elementarnymi krokami realizacji proceséw sg kroki odpowiadajace reali-
zacji tresci proceséw,

Programy. Programy jako elementy zbioru Prog majg réwniez zdefi-
niowang relacj¢ — tylko dla tych przypadkéw, gdy A = €. Pierwszym
‘krokiem realizacji takich programéw jest dowolny pierwszy krok realiza-
cji jednego z procesé4w sktadowych.
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Konstrukcje synchronizujgce. Sq one wprowadzone po to, aby opisy-
waé mechanizm synchronizacji proceséw. Pierwsza z tych konstrukcji poda-
je zasady oczekiwania procesu na synchronizacj¢ z innym procesem., Jest
ona wykonywana w pojedynczym kroku, podczas ktérego moze nastgqpié syn-
chronizacja - oddziatywanie (®,P,t), gdzie t miedci sie¢ w zadanym od-
cinku czasu oczekiwania, natomiast P jest procesem, z ktérym mozna
skomunikowaé sig poprzez jedng z otwartych alternatyw instrukcji CC -

- bgds tez nastgpi uplyw odcinka czasu oczekiwania na synchronizacje.

Wykonanie drugiej konstrukcji synchronizujgcej jest réwnowazne z
takim wykonaniem dozorowanej instrukcji komunikacji, ktéremu towarzyszy
oddziatywanie z procesem P,

Ztozenia pomocnicze nie wymagajg komentarzy.

Procesy pomocnicze. Wykonanie kroku obliczeniowego procesu pomocni-
czego jest réownowazne z wykonaniem kroku tresSci tego procesu, z tym ze
nieznany - 2z punktu widzenia instrukcji - identyfikator procesu zostaje
zastgpiony jawnie okreslonym identyfikatorem.

Programy pomocnicze. Reguta 1 stwierdza, 2e w przypadku oddziatywa-
nia pustego, krok realizacji pojedynczege procesu sktadowego pocigga za
sobg wykonanie kroku catego programu. Regula 2 okresSla warunki, w kté-
rych moze nastqpié synchronizacja dwéch procesd4w skladowych, ktére ocze
kujq si¢ wzajemnie, a gdy zostang spetnione, podaje zmiang¢ konfiguracji
catego programu. Zmiana konfiguracji programu jest, w tym przypadku,
zwigzana z rdéwnoczesng zmiang konfiguracji tych proceséw, ktére zostaly
ze sobg zsynchronizowane. Warunek synchronizacji okresla predykat
SYNCH(EP&, EIE). Z definicji tego predyEatu (definicja 3.9) wynika, ze
EPi oraz EP, sg takie, 2e A oraz A wystepujace w przesiankach re-
guly majg postaé typu (P,Q,t), czyli sg oddzialywaniami synchronizujgcy-
mi., Reguta 3 odnosi si¢ do sytuacji, gdy istniejg dwa dynamiczne skoja-
rzone ze sobg procesy, tzn. spelniajgce predykat MATCH(EP&, EPﬁ). Z de-
finicji predykatu (definicja 3.11) wynika, %2¢ A oraz A wystepujace
W przeslankach reguly sg oddzialywaniami typu (P,Q,W,!,v,t) 1ludb
(P,Q,W,?,v,t), czyli sg oddzialywaniami komunikacyjnymi. Zatem zmiana
konfiguracji catego programu polega na réwnoczesnym wykonaniu dwéch,
Jjednakowo diugo trwajgcych krokéw obliczeniowych w skojarzonym dynamicz-
nie procesie. Regula 4 dotyczy przypadku, gdy dany proces EP, oczekujg-
¢y na synchronizacj¢ z innym procesem, nie ma mozliwosci jej uzyska-
nia w zadanym odcinku czasu, tzn, gdy jest prawdziwy predykat NOSYN(EP&)
(definicja 3.10). Realizacja kroku obliczeniowego procesu EP; pocigga
za sobg zmiang konfiguracji catego programu.

Na zakohczenie tego punktu nale%y Jjeszcze dolaczyé nastepujgca uwae
8¢+ Podstawg tworzenia opisu semantyki jezyka RTCSP jest dynamiczny
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schemat przejsé (definicja 3.1)
(2. 2:, A'_.-)'

Zbiér konfiguracji I oraz konfiguracji terminalnych Ly okresla defi-
nicja 3.4. Zbiér oddzialywanh

A= AocV Agi0p

okreslajq definicje 3.12 oraz 3.14. Relacje¢ zmiany konfiguracji definiu-
Jje 2zbiér aksjomatéw i regul przedstawiony w tym podrozdziale. W defini-
cjach tych aksjomatéw i regul wykorzystuje sige w istotny sposéb cechy
8rodowiska wykonawczego ENV (definicja 3.3). Srodowisko wykonawcze ENV
stanowi zatem nie jawny parametr schematu przej8¢é, w podobnym sensie Jjak
zbiory wyrazen Exp i Bexp.

3.6, Wiasnosci relacji zmiany konfiguracji

Przyjmujgc definicje relacjl zmiany konfiguracji podang w poprzed-
nim podrozdz., nalezy byé pewnym, 2e definicja nie pomija pewnych przy-
padkéw bgdz nie prowadzi do sprzecznosci. Przedstawione ponizej wiasno-
Sci przekonujg, ze przypadki takie nie istnie jg.

Niech Syn C Esynt. Wprowadza sig¢ nastepujace oznaczenia podzbio-
réw konfiguracji

’:Syn = {<p,8,c >l peSyn, s € States, ¢ € Clocks},

L port = {abortion},
L iorm = <8:¢> |8 € States, ¢ € Clocks}.
Lemat 3.1

Ponizej przedstawiony diagram pokazuje dopuszczalne przej8cia po-
miedzy podzbiorami konfiguracji. Oznaczenia wystepujacych oddzialywan
majgq znaczenie nastepujgce:

A oznacza, 2e¢ Aetype = syn,

8
A ns ©Ozbacza, %ze A *type = nosyn,
}‘c oznacza, 2¢ A.type = comm,

Dowédd

Dowéd jest przedstawiony w zalgczniku na korcu pracy.
Iwierdzenie 3.1 N

Niech o = <p,8,C> o = <p‘,5‘,c' oraz ¢ —-o dla A€ Ae
Jeteli p Jjest poprawnie zbudowang konstrukc ja syntaktyczng, to takze
p' jest poprawnie zbudowang konstrukcjg syntaktyczng.
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zsui’

Aell 2,
ﬂ Ans,
2 —E— ¢
Prog\ Proc a——— prfvy \(Zproc V Prog)
‘9) R-ﬂs, /'lc ” RC

Rys. 3.1. Diagram przej$¢ miedzy podzbiorami konfiguracji

Fig. 3.1. Diagram of transitions between configuration subsets
Dowdd

Dow6éd prowadzi sie metodg indukcji strukturalne].

1. Jezeli p = AC1;AC2, to p = AC1 ,AC2 | AC2., 2 zalozenia Itp,
zatem réwniez |FAC1, IFAC2, a na mocy hipotezy indukeyjnej It ac1t,
Stad na mocy reguly dla sekwencyjnego ztozenia instrukecji I+ AC1® gaC2,

2. Jezeli p = GC = 0 by—AC;, to p = AC; (i=l..n). Po-
niewaz z zalozenia H-GC,i:%f:a& réwniez |FAC;, na mocy hipotezy induk-
cyjnej H—AC}_, czyli IFp .

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

4, Jezeli p = DO = do GC end, to p = GC;DO. Z zalozenia I|FDO,
a stad |IFGC. Na mocy reguly zlozenia sekwencyjnego IFGC; DO.

5. Jezeli p = TH = th t wt CC 1t AC end, to p =t Wt CC 1t AC.
Z IFTH wynika, e |lF CC oraz |FAC, a stad, na mocy reguly poprawnosci
budowy konstrukcji synchronizujacych It wt CC 1t AC.

6. Jezeli p = PC = P : PD;AC, to p = PC' = P:PD;AC’, gdzie
CAC,s,c>— <AC',s',c'>. 2 zalozenia IFPC, stad IFAC, a z p. 1, 3,
4, 5 wynika, 2ze IFAC'. Poniewaz PSC(AC') < PSC(AC), PRS(AC™) < PRS(AC),
zatem zachodzi reguta poprawnosci budowy dla PC', czyli IFp .
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7. Jeteli p = IR -1].Ih‘ B, to p =R = yo1l.n FCyr  edzie
PCj= FC, dla i # k orar PCy = Py : PDJAC, i (ACy,s,c’ - aCy,s et
albo ¢ = FR = PCi.

i= l..n
1Ak

W pilerwszym rrzypadku (z anzlizy p. ©) wynika, Ze H—PCk, a ponie-
wa W”-Ck) *’\'(PCI,), wiec z reguly poprawnoSci budowy procesédw
I+PR,

W drugim przypadku pcuiewaz H'PC:l dla i # k, 1 z zatozenia |FFR,

wiec IF i BCy.
i=l..n
itk . .
8. Jezelt ¢ =S8Y =t wt CC 1t 4C, o p =CC syn P 1lub p = AC,

gdzie proces P Jest taki, ze [I_OPEN(“,P\]] = tt. Poniewaz IFSY,
wige réwniez !FCC oraz |FAC. Natomiast Jeéeli dle pewnego stanu s
prawdziwy jest predykat OPEN(SY,P), to wynika stgd, na podstawie defi-
nicji tego predykatu, ze istnieje W takie, 2e (P,W) e PSC(SY) U FRC(SY).
Zgtem |- CC syn P.

9. Jeseli p = SY;AC 1lub p = GC3AC, to prawidlowosé p' pokazu-
je =ie tak jak w p. 1.

10. Jezell p = EP, to prawidlowosé p' pokazuje sig tak jak
w . 6.

11, Je%eli p = EG, to prawidtowo&é p pokazuje sie podobnie
jak w p. 7, 8.
lemat 3.2

Niech ¢ = (p,s,c> bedzie konfiguracjg, 2e p= k=1l . P Jezeli
p Jjest prawidlowc zbudowane oraz speinione sg§ warunkis °c

1) jezeli ?i = Pi:PDi; ASi lub Py = Pi: PDi; AS:,_; Aci, to ist-
nieje p, takie, 2é p. = P, PD.; AS, 1lub p. = PD.: PD.; AS.; AC

J J J J J J J

oraz [ TGH(Pi’PJ)]°= tt3

2) Jjezeli Py = Pi: PDi; GC 1lub py = Py = PDi; GC; AC, to
[Boor(Ge)] 4 = tt.
to istniejq A € A oraz o € I takie, %e ¢ i..o,

Dowéd "
Dowéd jest przedstawiony w zaigczniku,
Lemat 3,

Niech @ =<p,s,c> bedzie konfiguracja taksg, ze p Jest prawidlo-
wo zbudowane i p € Prog.

Jezeli istnieje obliczenie takie, 2e o — %g y gdzie o =
= (p ,S sC >, to:

.

1) Jeseli p = || pk oraz pewne pi ma postaé Py: PD,;AS
ludb Piz PDigAsi; ACi 'f:o istnieje doktadnie jedno pa takiej samej
postaci oraz [MATCH(pi,p )]a‘ = tt,

i
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2) jeseli p' = " p; oraz pewne pl ma postaé Pys PDy3GCy

« k=]l,.n
lub Py: PD;5GC,5AC], 3 Bachodni [Boor(Gc, )] . = tt. .
Dowdd

Dowéd jest przedstawiony w zalgczniku,
Z lematéw 3.2, 3.3 wynika bezposrednio twierdzenie

Twierdzenie 3.2
Obliczenie prawidiowo zbudowanego rrogramu w jezyku RTCSP nie blo-
kuje sie (definicja 3.2). a

Twierdzenie 3.3
Dla dowolnego obliczenia programu w jezyku RTCSP

A
2 3
0 94 s al

jezell Ay, Ay 84 takie, %e 1 <J oraz Aq-type, Aj~typee{syn,nosyn}

oti $ A ot .
to Ai me 3 ime -

Dowod
Prosty dowdédd prowadzony indukcyjnie ze wzgledu na diugoéé oblicze-
nia z wykorzystaniem definicji 3.9 oraz 3.10 pomija sieg.

3.7. Przyklad obliczenia

Niech bedzie dany nastepujgcy prosty program zlozony z dwéch proce-

séw,
P:W;
1:=73 ]A1
s:=false} ]AZ
do -
1s ANl €2 — W
th 3 wt 1
true; Q?W(x) — 46 A3
s:=true ] A?} AS | A4
1t
is=i+ ] A8
end
end i
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[l )
Q s Jsxi;
Ggs=false:
do
Tg Ays2— ]
th 2 wg
true; PIW(j) — B6 B3
J
B8

B

Jo_JL—J

4

q:=true BS | B4
it

L

t=j+1

end
nd

Symbole umieszczone po prawej stronie opisu proceséw stuig do Eden-
tyfikacji wskazywanych fragmentéw tekstu, Bedg one uiywane dalej w celu
uzyskania zwartosci zapiséw. Dodatkowo uzywanymi symbolami bedg
45 %78 ng oznaczenie 2 wt A6 1t A8,

85 7% na oznaczenie 2 wt B6 1t B8,
A6 Q na orznaczenie A6 syn Q,

Bs ¥ na oznaczenie B6 syn P.
Yrzykiadowy program bedzie wykonywany w Srodowisku ENV, ktérego
wlasnoSci dynamiczne okresla nastepujgco zdefiniowany zbiér predykatédw
ASSe(dur) < (dur=1 V dur=2)
TESTDo(durM:) ’I‘ESTTH(dur) & (dur=0 V dur=1)
SEHDe(dur) & (dur=2 V dur=3)
dla dowolnych e € Exp; DO, TH € Com,
Niech stan poczatkowy programu bedzie nieokreslony, a poczgtkowa

chwilg rozpoczecia obu proceséw bedzie chwila O. Ponizej przedstawia
sie¢ pewne obliczenie tego programu.

1. CP:W;A1342543 1 QsB13B2;5B3,( ),(0,0) >

2. <P:w;,:2:u I1QsB13823B3,(i=1),(2,0) >

3. (P:W;i;IIQzB’I;BZ;BB,(hl, s=false), (4,0) >

4, <P=w;,i:;A3 I1Q:B1;B2; B3, (i=1, s=false),(5,0)>
€

5. <P:w;i5"’n;A3 1Q:B13B23B3,(i=1, s=false),(6,0) >
€
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6. <P:W3a5590; 43 11Q: B2 B3, (1=1, j=1, s=false),(6,1) )
€
7+ <P:w;is:yn;u 11Q:B3,(i=1, j=1, s=false, q=false),(6,2)>
8.<P:W;A5:yn;A3HQ:B#;B},(i:l, j=1, s=false, q=false),(6,2)>
9. <P:w;i533n;u 1Q:B55984B3, (1=1, j=1, s=false, q=false),(6.2)>
10. <P:W;1TX5(SQ§:;)A3 IQ:B83B3,(4=1, j=1, s=false, q=false),(6,4) >
e

1. <P:W;¢583n;A3IIQ:B3,(1=1, j=2, s=false, q=false),(6,5)>
€

12, <P:W3a5°72; A3 11 Q: B4, B3, (=1, j=2, s=false, g=false),(6,5) >
€

13, <P:W;A5°9%;A3 11 Q:B5%7%; B3, (i=1, j=2, s=false, g=false),(6,5)>
§(2,Q7) 11(Q,P,7)
14, {PsW3A65ynQ; A3 || Qe B6synP; B3, (1=1, j=2, s=false, q=false),(7,7) >
§(PQ¥,2,2,7)  (QuB,1,W,2,7)

15, {P:W3A7;4A3 || QsB7;B3,(i=1, j=2, x=2, s=false, gq=false),(9,9) >

€
16. <P:W;?3I|Q:B7;B3,(i=l, j=2, x=2, s=true, g=false),(11,9) >

€
17. {Q:B73B3,(i=1, j=2, x=2, s=true, g=false),(12,9) >

€
18. <{Q:B3,(i=1, j=2, x=2, s=true, g=true),(12,10)>

€
19. ((1:1,{j=2, x=2, s=true, g=true),(12,10)>

Obliczenie, jak latwo sprawdzié, bylo tworzone zgodnie z zasada,

%e kazdy elementarny krok obliczeniowy w procesie P jest wykonywany
W najdluzszym dopuszczalpym odcinku czasu, natomiast krok elementarny w
Q - w najkrétszym. Obliczenie zawiera wszystkie mozliwe rodzaje oddzia-
tywah miedzy procesami. Relacja zmiany konfiguracji umozliwia quasi-réw
nolegta symulacje wspdtbieznej pracy proceséw. Konfiguracje 1, eeey 5
ilustrujg postep obliczeh procesu P, Warto zwrécié uwage, 2e w konfi-
guracji 5 nie jest mozliwy dalszy poste¢p obliczen tego procesu, koniecz-
ne jest oczekiwanie na odpowiedni postep obliczen procesu Q. Dalszy
postep obliczen procesu P staje si¢ mozliwy dopiero w konfiguracji 13,
gdy nastepuje synchronizacja .obu proceséw. Natomiast w konfiguracji 9
mozliwy jest postep obliczeh procesu Q, - gdyz wiadomo, 2e nie zsynchro-
nizuje sig¢ on z procesem P, W konfiguracji 13 nastgpuje zsynchronizo-
wanie proceséw, natomiast w 14 przesltanie odpowiedniej informacji. Dal-
sze konfiguracje sg koncowg fazg obliczenia, ktére koAczy sie wlasciwie
w konfiguracji 19.



4, DOWODZENIE POPRAWNOSCI PROGRAMOW

4.1, Wprowadzenie

Formalne dowodzenie wlasnoSci programéw czasu rzeczywistego jest
w embrionalnej fazie. O ile, poczynajac od konca lat siedemdziesigtych,
pojawito si¢ wiele prac na temat dowodzenia programbéw wspditbieznych i
rozproszonych, o tyle w odniesieniu do programéw czasu rzeczywistego 13-
teratura jest raczej skromna. Przykladem interesujacej préby jest praca
Taylora [202]. Jest ona pierwsza, znang autorowi, prébg jawnego wprowa-
dzenia czasu do predykatéw orzekajacych o stanie programu. Przyczyng te-
go stanu jest to, Ze nie zostaly jeszcze ugruntowane formalne metody
opisu semantyki takich programéw, bowiem tylko w przypadku istnienia do-
brze zdefiniowanej semantyki metoda operacyjng lub denotacyjng mozna
wprowadzi¢ sensowny logicznie system dowodzenia wtasnoéci programéw.
Przedstawiony dalej system dowodzenia wlasnosci programéw w jezyku
RTCSP wykorzystuje cechy réinych systemdéw dowodzenia zbudowanych dla
rbéznych wariantéw jezyka CSP Hoare a, a szczegblnie podejécie zapropono-
wane przez Levina [136), [137]. Wykorzystuje si¢ réwniez cechy systemédw
dowodzenia budowanych dla jezykéw z wbudowanymi mechanizmami niedetermi-
nistycznymi - przeglad probleméw dowodzenia tej klasy programbéw zawiera
praca Apta [14].

Sformulowanie wlasnoSci prcgramu wymaga wprowadzenia jezyka specy-
fikacji. Tak jak we wszystkich niemal pracach, przyjmuje sie, 2e dany
jest pewien jezyk teorii sformalizowanej pierwszego rzedu, nazywany
ASSERT, ktéry bedzie siuzyé do wyrazania asercji uzytych do specyfika-
cji. Przyjuuje sig¢, 2e zbiér terméw (Term) jezyka ASSERT zawiera zbiér
wyrazen Exp, a zbiér formul (Form) tego jezyka zawiera zbidr wyrazeh bo-

ich Bexp oraz zbidr predykatdéw okreslajacych Srodowisko wykonaw-
cze programéw ENV,

Zaklada sig¢, Ze dziedzina interpretacji jezyka ASSERT zawiera zbios
ry wartoSci catkowitoliczbowych Int oraz wartosci logicznych Log.
Przyjmuje sig¢ roéwniez, Ze jest ustalona pewna interpretacja J Jezyka
ASSERT, ktéra kazdemu nielogicznemu symbolowi jezyka przypisuje pewna
funkcje lub relacje¢ okre$long na produkcie kartezjahskim odpowiedniej
krotnoéci nad dziedzing¢ interpretacji. Interpretacja jezyka ASSERT sta-
-nowi wigc rozszerzanie interpretacji wyrazen Exp, Bexp oraz predyka-
t6w ENV, o ktérych byla mowa w rozdziale 3.

Przez a, B,y bedg oznaczane formuly jezyka ASSERT. Jesli ustalo-
na jest interpretacja J i ustalony stan s 2zmiennych programu, praw-
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dziwosé formuly a bedzie oznaczana przez t:Ja(s) luwb Fa(s), gdy
wiadomo z kontekstu, 2Ze chodzi o wczesniej ustalong interpretacje.

Przez formuly specyfikacyjne, krétko specyfikacje, bedzie rozumieé
sie konstrukcje postaci

{a} s {8}
gdzie «, B 88 asercjami - formutami jezyka ASSERT, natomiast S jest
prawidiowo zbudowanym programem w jezyku RTCSP lub fragmentem takiego
programu, tzn. S € Esynt. Formuly specyfikacyjne bedg oznaczane symbo-
lem § 2z ewentualnymi indeksami. Zbi6ér formul specyfikacyjnych stanowi
pewien jezyk specyfikacji, nazywany SPECIF,

Interpretacjs formut jezyka SPECIF jest pewnym rozszerzeniem inter-
pretacji J przyjmowanej dla jezyka ASSERT, przy czym moiliwe sg réi-
ne rozszerzenia tej interpretacji, w zaleznosci od rodzaju badanych wia-
sno$ci programu. Poprawnosé programéw wspdlbieznych moze wigzaé sie =
nastepujgcymi wlasnoSciami:

1. Dla dowolnego stanu poczgtkowego programu S, speitniajgcego za-
dang asercje a, Jezeli obliczenie programu zakolczy sie pomy$lnie
(nie nastgpi zerwanie, zapetlenie lub blokada obliczen), to osiggniety
stan koncowy speinia zadang asercje B.

2. Dla dowolnego stanu poczgtkowego programu S, spelniajgcego za-
dang asercje¢ a, obliczenie programu zakohczy sie¢ (nie nastgpi zapetle-
nie). .

3. Dla dowolnego stanu poczatkowego programu S, spelniajgcego za-
dang asercj¢ a, obliczenie programu nie zostanie zerwane.

4, Dla dowolnego stanu poczgtkowego programu S, spelniajacego za-
dang asercje¢ a, obliczenie programu nie zablokuje sie.

JeSli chodzi o programy wspdlbiezne czasu rzeczywistego, mozna ba-
da¢ te same rodzaje wtasnoéci, przy czym sformutowanie "dla dowolnego
stanu poczgtkowego programu" nalezy zastgpié sformulowaniem rozszerzo-
nyr "dla dowolnego stanu poczgtkowego zmiennych i zegaréw programu".

W zaleznoéci od wybranych wtasnoéci uzywa si¢ réznych pojeé popraw-
noéci programu. Program, ktory speinia tylko wiasnosé 1 przyjmuje sie
okre$laé programem czgsciowo poprawnym, program, ktéry speinia wiasno-
5ci 1, 2 - programem siabo poprawnym, program, ktéry speinia wlasnodci
1, 2, 3 - programem silnie poprawnym, a program, ktéry spelnia wtasno-
Sci 1, 2, 3, 4 - programem catkowicie poprawnym.

Nalezy przypomnieé, ze obliczenia w. jezyku RTCSP nie blokujg sig,
co oznacza, 2e programy w tym Jjezyku zawsze speiniajg wlasnosé 4.

Zdefiniowanie pojecia poprawnosci programu wymaga wprowadzenia se-
mantyk pomocniczych

seu [FR] (<sye>) = {¢8*ye’> IXPR,5,0> —+= <8’ yehl,
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sem, [FR] (<s,¢>) = Sem,[FR] (<syc3)u
{infinity |<PR,s,c>— % infinity},
Sem, [PR] (<s,cd) v
{abortion | <PR,s,c >—=® abortion }.
Semg [FR] (<syc ) v

{deadlock | {PR,s,c > — % deadlock }.

sen  [FR] (<s,e))

Sem, [FR] (<s,c>)

Symbole abortion, infinity, deadlock bedg tu traktowane jako spe-
cjalnie wyréznione stany, dla ktérych z definicji I¢Ja(abortion),
I-‘tJd'l(inifiniH), #Ja(deadlock), dla dowolnej asercji a i dowolnej in-
terpretacji J. Przez (a]; bedzie oznaczony zbidér wszystkich stanéw
zmiennych i zegaréw <(s,c), ktére spetniajga a w interpretacji J,
tzn, F 5i(<s,¢)). Wigc z definicji

abortion ¢ (a) 5, infinity # (aly, deadlock ¢ (alj.

Niech dla d € {p,w,s,t}

Se PR = Se FR 9 .
md[ ] [y <s,c>ke)[aJJ md[ 1 (care)

Definicja 4.1. Interpretacja formut specyfikacyjnych {a}PR {B}
jest nastepujgca:
Dla d4€ {p,w,s,t}

Fs,q o} {8}
wtedy i tylko wtedy, gdy
Semy [FR] ([ad;) < (B) .

Oznacza to, 2ze program jest czgSciowo poprawny, gdy
':J,p {a}PR {ﬂ}'

stabo poprawny, gdy
Erw (o) {8},

silnie poprawny, gdy
FJ,s {“.} = {s},

oraz catkowicie poprawny, gdy

F1,6 {a} B {8}.
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4,2, Wiasnosci systeméw dowodzenia

Formalne &owodzenie d-poprawno$ci programu polega na zbudowaniu od-
powiedniego dowodu wypruwadzalnego w ramach pewnego systemu dedukcyjne-
go. Systemy takie, nazywane systemami dowodzenia odpowiedniego rodzaju
poprawnoéci programéw, skiadajgq si¢ ze skonczonego zbioru aksjomatdw Ay
oraz ze skonczonego zbioru regui. Rd' gdzie de {p,w.s,t}. Kazdy z
aksjomatéw wyznacza pewng klasg formul specyfikacyjnych - elementéw je-
zyka SPECIF, ktére uznaje sig za d-poprawne. Natomiast rojedyncza regula
na podstawie pewnego zestawu przesltanek - sg nimi d-poprawne formuiy
specyfikacyjne lub prawdziwe asercje jezyka ASSERT - pozwala rozstrzy-
gaé o poprawnosci pewnej formuly specyfikacyjnej bedgcej wnioskiem regu-
ty. Zatem, jeéli interpretacja J jest ustalona, system PSd dowodze~-
nia d-poprawno$ci programdéw mozna traktowaé jako czwérke

PS, = (Tra., SPECIF, Ay, Ry) de {p,w,s,t},

gdzie TrJ oznacza zbiér asercji prawdziwych w interpretacji J. Istot-
ng cechg tak rozumianego systemu dowodzenia jest istnienie pewnego me-
chanizmu pomocniczego (wyroczni), ktéry pozwala rostrzygal o prawdziwo-
$ci dowolnej asercji jezyka ASSERT. Takie podejécie, nazywane zabiegiem
Cooka [51], pozwala skupié uwage na sawych zasadach tekstowej transfor-
macji specyiikacji i pozostawi¢ na boku caly aparat matematyki, ktéry
jest wykorzystany w konstrukcjach jezyka ASSERT i w badaniu ich prawdzi-
wosci. W dalszym 2iggu przyjmuje sie state zatozenie, 2e jezyk ASSERT
zawiera rachunek kwantyfikatoréw i arytmetyke liczb caikowitych.

Ogdlnie konstrukcja dowodu dla specyfikacji ¢ w systemie dowodze-
nia PS polega na znalezieniu ciggu formul ¢1,ZD2, ceey @
ze

n takiego,

1) ®, Jest zadang specyfikacjg o,

2) dla i = 1..n=1 ®; Jjest aksjomatenm bgdz wnioskiem jednej z re-
gut zastosowanej do pewnego podciggu ciggu D19P 09 ey B3 g0 ewentu-
alnie uzupeinionego pewnymni asercjami ze zbioru TrJ jako przestankami
tej reguly. Fakt, ze specyfikacja @ ma dowdéd w systemie PS bedzie
zapisywany w postaci

F_PS o .

Systemy dowodzenia wtasnosci programéw wspéibieznych majgq specyfi-
czng cechg, powodujacg 2e struktura dowoddéw odbiega od opisanej wyzej.
Mianowicie wykorzystuje sig, pochodzgcy od Owickiej [171), ide¢ rozbi-
cia procesu dowodzenia na dwa etapy. Pierwszy etap - dowodzenia sekwen-
cyjnego - polega na zbudowaniu oddzielnych dowodéw poprawnosci dla pro-
cesdw skiadowych programu. Drugi etap - zlozenia dowodéw sekwencyjnych
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- polega na sprawdzeniu "zgodnosci" dowodéw sekwencyjnych i w przypadku
zachodzenia takiej "zgodnosci", zlozeniu ich w jeden wspdlny dowdéd po-
prawnosci calego programu, Dowcdzac poprawnosci pojedynczego procesu,
nie mozna, bez znajomoici zakresu wspéipracy z innymi procesami, roz-
strzygngé do kohca, czy proces bgdzie dzialaé poprawaie we wszystkich
oczekiwanych okoliczno8ciach. Dlatego dcwody sekwencyjne pojedynczych
proceséw zawierajq pewne "luki" wyrazajgce uzaleznienie danego procesu
od pozostalych proceséw, "Luki" te sg usuwane w drugim etapie dowodze-
nia, podczas skladenia dowoddw sekwencyjnych w jeden wspdélny dowédd.
Skradanie takie dokonuje sie na podstewie odpowiedniej reguly réwnole-
glego zlozenia dowoddw sekwencyjnych, ktéra zwykle — w sensie logicz-
nym - jest metareguig.

Druga specyficzna cecha dowodzenia programdéw wspdibieznych wigze
sie z uzyciem zmiennych pomocniczych. Zmienne pomocnicze, to takie
zmienne, ktérych obecno$é¢ w programie nie zmienia przeplywu sterowania
oraz oryginalnego przeptywu danych. Pojecie zmiennych pomocniczych zo=-
stalo wprowadzone przez Habermanna [79], a potem uzywane wielokrotnie,
miedzy innymi w systemach dowodzenia (8), [10], [47]), [136], (137],
1713, 1723, [173), [M83), [199]. Takze w ninie jszej pracy uzywa sig
zmiennych powmocniczych. Bedgq nimi tzw. zmienne historyczne stuzgce do
zapamig¢tywania lckalnych historii oddzialywan w procesach. Na zmiennych
tych beda wykonywane proste operacje, np. konkatenacji historii, testo-
wanie elementu historii itp. Istotny jest fakt, Ze pojedyncze oddzialy-
wania, a takze skonhczone ciggi oddzialywahd mozna kodowaé liczbami catko.
witymi [10), [M2], [195]. Zatem wprowadzenie tego typu obiektéw wraz z
dowolnie okreslonymi operacjami wykonanymi na nich nie rozszerza przyje-
tego jezyka asercji ASSERT, gdyz zawiera on arytmetyke liczb calkowi-
tych. Zmienne historyczne bedg oznaczane symbolem ¥ =z ewentualnymi
indeksami proceséw. Ponadto bedzie sie wykorzystywa¢ zmienne zegarowe,
oznaczone symbolem <t 2z ewentualnymi indeksami, siuzgce do zapamigtywa-
nia aktualnego stanu czasomierza procesu. Przyjmuje sie¢ zatozenie, ze
zmienne pomocnicze Xy0 Ty bedg uzywane tylko w asercjach dowodu se-
kwencyjnego danego procesu Pi (i=l..n). Innymi zmiennymi wystepujacy-
mi jako zmienne wolne w asercjach dowodu danego procesu sg tylko zmien-
ne lokalne tego procesu.

Z powodu wprowadzenia zmiennych pomocniczych rozszerzeniu ulega
pojecie stanu programu., Stanem s programu 1 PCi bedzie wiec
funkcja czeéciowa A5lya

s: Varid U {11, ecey ‘(n} U {x,l, ...,xn} ¢« —Val,

W tej formie zapisu uwypukla si¢ fakt, 2ze zmiennym historycznym
przypisuje si¢ jako wartosci liczby calkowite, stanowigce kod ciggdéw od-
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dzialywan przypisywanych tym zmiennym. Dla czytelnoéci historie oddzia-
1ywah bedg zapisywane w asercjach w postaci niezakodowanej; s(xi) be-
dzie formalnie traktowana jako liczbowa warto$§¢ kodu historii zapisanej
W Xy

Zbiér wszystkich rozszerzonych stanéw bedzie oznaczany przez Asta-
tes.

Wprowadzenie zmiennych czasowych 1 rozszerzenie znaczenia stanu po-
cigga za sobg koniecznosé¢ drobnej modyfikacji wprowadzonych poprzednio
semantyk Semd d € {p,w,s,t}. Konieczno$é¢ tej modyfikacji wypiywa z
przyjecia roli, jakg majg odgrywaé zmienne zegarowe: warto$é zmiennej Ty
w procesie PC; ma byé w kazdym momencie obliczenia réwna wartosci
wskazywanej przez zegar cl PCi. Jesli B(Ti) w dowolnej rozpatrywa-
nej sytuacji <s,c)> jest okreslone, to s(Ty) = c(cl PCi). Sytuacje
spelniajgce ten warunek bgda nazywane sytuacjami prawidiowyumi.

Definicja 4.2. Predykat PROP(<{s,c)>) Jjest prawdziwy w dowolnej in-
terpretacji wtedy i tylko wtedy, gdy: jezell s(ri) jest okreslone, to
s(ty) = c(el PC;) dla 1=1,...,n. L

Stad wyprowadza si¢ nastepujace nowe semantyki powmocnicze:

AsemP[PR]] (s)

{s'1(3¢)(<PR,5,¢ > — % <s"yc'> A FROP(¢s,0 )},
asen [PR] (s) '

Asemp[[PR] (8)u
{infinitx I(3¢) (K PRys,¢> — ® infinity A
PROP(<5,¢)))}
Asen, [FR] (s) v
{abortion [(3c)({PR,8,c >— % abortion A
PROP(<s,¢))},
Asemsﬂ?R] (s)u
{deadlock [(3¢)({PR,s,c > —= deadlock A
PROP(<5,¢3))} s

Asem Rl (s)

Asen, [FR] (s)

oraz dla d € {p,w,s,t}
Asem,[PR] ((a);) = U Asem; [FR] (s)
da J d
se [a] J
Definicja 4.3. Interpretacja formul specyfikacyjnych {a} FR {B}
jest nastepujaca:

FJ,4 {e}R {p} ae {p,w,s,t}
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wtedy i tylko wtedy, gdy
Aseny [PR] (a3y) < (). =

Trzecia omawiana tu cecha systeméw dowodzenia wlasnofci programéw
wynika z faktu, 2e obliczenis przebiegajg w czasie rzeczywistyn., Klasa
obliczed programéw wspdibieznych nie uwzgledniajgcych czasu rzeczywiste.
go jest szersza niz klasa obliczen programbéw wspoibieiznych uwzgledniajg-
cych upiyw czasu rzeczywistego. Jest to spowodowane tym, ze te wszyst-
kie syntaktycznie skojarzone pary instrukcji komunikacji, ktoére mogg ko-
jarzyé sie ze sobg dynamicznie podczas cLliczeh programéw nie uwzgled-
niajgcych upiywu czasu, nie wmuszg sig¢ kojarzyé dynamicznie, gdy uwzgled-
ni si¢ jego upiyw. Problem wyznaczenia zbioru chliczen programu czasu
rzeczywistego jest najtrudniejszym do rozwigzania zagadnieniem podczas
dowodzenia wtasno$ci programéw. W celu uniknigcia, przynajmniej czeécio-
wo, tych probleméw proponuje sie tutaj, aby zamiast dokiladnego wyznacza-
nia takich zbioréw obliczen wprowadzaé¢ i wyznaczaé pewne ich nadzbiory.
Efektem takiego zabiegu jest uproszczenie dowodéw wiasnoéci, kosztem
ostabienia zupelnodci systemu dowodzenia wlasnosci. Sposéb uproszczeﬁ,

o ktdérych jest Gu mowa, moze zalezeé od konkretnego programu i wlasno-
Sci, ktérych nalezy dowie$é, jednak cale postgpowanie musi przebiegaé
wedtug okreSlonego schematu.

Dlatego w dalszej czedci rozdzialu wprowadza sig, obok pojecia sy~
stemu dowodzeuia wlasnosci, pojecie schematu systemu dowodzenia wiasno-
5¢i programdéw. O schemacie systemu bedzie mozna dowie$é, e jest on nie-
sprzeczay i zupeiny, podczas gdy o konkretnym systemie bedzie wmozna do-
wiesé¢ tylko jego niesprzecznosci.

Schemat systemu dowodzenia, podcbnie jak system dowodzenia, bedzie
skladaé sig¢ z tego samego zbioru aksjomaté4w oraz regul, natomiast rézni-
ca migdzy nimi bedzie dotyczyé postaci reguly réwnolegiego skiadania do-
woddéw sekwencyjnych, a dokladniej postaci tzw, warunké4w zgodnosSci.

4,%, Schemat systemu dowodzenia poprawnosSci czesciowej

4.,3.1. Aksjomaty

Zbiér aksjomatdw AP schematu systemu dowodzenia poprawno$ci cze-
8ciowej PS_  zawiera aksjomaty:
A1, Aksjomat instrukcji zostaw

{a} skip {a} .
A2, Aksjomat instrukcji zerwi]j

{o} sbort {false}.
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A>. Aksjomat instrukcji podstawienia
{a} x:=e {B}

gdzie a Jest postaci
(Vt) (488, [6/dur] —>B8 [e/x, T +t/1]).

A4, Aksjomat instrukcji odczytu zegara
{a [T/XJ} rel x{a}.

AS5. Aksjomat zachowawczy
Jezeli asercja B nie zawiera zmiennej wolnej modyfikowanej przez
instrukcje elenentarng AC, rézng od instrukcji komunikacji, to

{a} AC {B},
gdzie a Jest postaci

(V) (D, o[t/dur] —=>p [x+t/11]),

za$ DAC jest predykatem opisujgcym czas realizacji instrukcji AC.
A6. Aksjomat instrukcji komunikacji

{a} cu {gh
Zbiér instrukcji komunikacji rozszerza si¢ przy tym o tzw. pusta
instrukcj¢ komunikacji oznaczong symbolem nosyn. ]

Przedstawione aksjomaty majq nastepujace uzasadnienie.

Aksjomat A1 wyraza fakt, 2ze efekt dziatania instrukcji skip
jest pusty: nie modyfikuje ona zmiennych programu, a je; realizacja od-
bywa si¢ natychmiastowo.

Aksjomat A2 stwierdza, Ze wykonanie instrukcji abort przynosi
efekt nieokres$lony.

Aksjomat A3 Jjest uogdlnieniem klasycznego aksjomatu dla instruk-
cji podstawienia. Poniewaz w jezyku RTCSP uwzglednia sig¢ uplyw czasu
podczas wykonywania instrukcji, zatem efekt ten wyraza sie¢ w zmianie
wartoSci zmiennych czasowych wystepujacych w asercjach. Uzasadnienie po-
staci aksjomatu wynika z nastepujgcych rozwazan. Nalezy przypomnieé, ze
kazdy elementarny krok obliczeniowy jest wykonywany w skonczonym odcin-
ku czasu. Zatem dla ustalonego stanu s zbiér

{t| [ss, Co/aurd], = vt}

jest réwniez skonczony. Niech 4y .., ty bedg wszystkimi elementami
tego zbioru. Jezeli instrukcja x:= rozpoczyna swg realizacj¢ w sytu-
acji <s,cd, to efekt jej dzialania mozna wyrazié réwnowaznie przez in-
strukcje Dijkstry [44]
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if true — xt=ze; Ti=T+t, fi
<s> i=l[?..N ’ i -

Oznaczenie 1§(a) esc £i podkresla fakt, ze postaé instrukcji zalezy
od wartosci stanu s w poczatkowej sytuacji (s,cd>. Z definicji zmien-
nej pomocniczej ¥ zachodzi réwno$¢ s(T) = c(cl xs3=e). Zawartoscig in-
strukcji sq ciggi zwyklych instrukcji podstawienia, z ktérych realiza-
cjg nie wigze sig pojeéie uplywu czasu. Instrukcja wybierajgc niedeter-
ministycznie jédnq z alternatyw, prawidtowo modeluje upiyw czasu pod-
czas wykonywania instrukcji podstawienia. Latwo stwierdzié¢, ze zgodnie
z podanymi przez Dijkstre¢ zasadami obliczania najstabszych warunkéw
wstepnych, dla danej asercji koacowej B, najsiabszy warunek wstepny
ma postaé

(Vi=1l...N) B [e/x, 1+ti/t] "

przy czym t; s3 takie, Ze EASSeEtilaurJ]s = tt, co dla dowolnego s
jest réwnowazne z formuig :

(‘\'/‘l:)(ASSe [t/dur] =B [e/x, T+tA]).

Aksjomat A4 nie wymaga odrebnego uzasadnienia: wynika on bezpo-
srednio stad, ze instrukcja rcl x odczytujac stan zegara, realizuje
si¢ natychmiastowo.

Aksjomat A5, stanowigc szczegdélng postaé aksjomatu A3, Jest
oczywisty: jezeli instrukcja AC nie modyfikuje zadnej ze zmiennych
wolnych swej asercji kohcowej, to - bedgc instrukcjg wykonywang w poje-
dynczym kroku obliczeniowym, rézng od instrukcji koaunikacji - moze tyl-
ko wpiyngé na uwzglednienie upiywu czasu. Powodem wprowadzenia tego
aksjomatu jest konieczno$é uzycia w dalej przedstawionych regutach wnio-
skowania pewnych instrukcji pomocniczych, ktérych jedynym efektem dzia-
tania jest tylko upiyw czasu. Instrukcjami tymi bedg:

test (IF), test (DO), test (TH),
wait (t), later (t).

Czas trwania tych instrukcji wyznaczajg odpowiednio predykaty:
TESTq, TESTDO, TEST,
W\AI‘I‘t ’ LA'I‘E’Rt 9

TH®

gdzie LATER, &—=dur = t+1, dla dowolnego stanu s.

Aksjomat A6, Jako wyizolowany obiekt, moze budzié zdumienie,
gdyz dopuszcza caikowicie dowolne przeksztaicenie sytuacji poczgtkowej,
przed wykonaniem instrukcji komunikacji CM, w sytuacj¢ koicowg. Ta-
kiej dowolnosci Jjednak nie bedzie, gdyz aksjomat zawiera Swiadomie pozo-
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stawiona "luke", ktérg wypetni reguta kojarzgca dowody sekwencyjne dla
pojedynczych proceséw we wspélny dowdéd dla calego programu.

Dolgczenie do zbioru instrukcji komunikacyjnych pustej instrukcji
komunikacyjnej nosyn wynika z koniecznosci jej uzycia w regule wnio-
skowania zwigzanej z czasowo uwarunkowanymi instrukcjami komunikacyjny-
mi. Zakiada sig¢, Ze instrukcja nosyn realizuje si¢ natychmiastowo i
nie modyfikuje zuiennych programu (podobnie jak instrukcja skip). Jedy-
nym efektem jej "'ykonania begdzie modyfikacja pomocniczej znienneJ histo-
rycznej procesu, w ktérym jest wykonywana., Modyfikacja ta bedzie pole-
gac¢ na zarejestrowaniu oddzialywania symbolizujgcego brak zsynchronizo-
wania si¢ danego procesu z innym procesem.

4.3.2. Regutly

Zbidér regul Rp schematu systemu dowodzenia Psb zawiera nastepu-
Jjgce reguly:
R1. Regula zlozenia sekwencyjnego instruke ji

{o} ac1 {8}, {place {y}
{a}act; ac2 {v}
R2, Regula instrukcji alternatywy
{a Aby} test (1F); 4C, {B} (i=1,c..yn)

{o«} 1f 1_1[] n b; —= AC; end {5}

R3. Regula instrukcji iteracji
{a Ab;} test (DO); acy {a}(i=1,...,n),
{a A1 BOOL (DO)} test (DO) {B}

{a} do i—'lD 0 by —=AC; end {8}

R4. Regula czasowo-uwarunkowanej instrukcji komunikacji

{a Aby} test (TH); wait (v); cM;; ac; {B} (i=1,...,n),

{a ABOOL(TH)} test (TH); later (v); nosyn; AC {B}

lmvee [ b
i=1...n

;3 CM; —=AC, 1t AC end {B}

R5. Regula konsekwencji
a« =>a,, {a,} ac {8}, B8, =8

{a} ac {8}




RE. Regula zastgpienia
{a} R {8}, tr € Term, x & FV(PR) U FV(B), x € FV(a)
{albr/x1} R {B}

R7. Reguta zlozenia rdéwnoleglego
Dowody {ai} BCy {Bi} sg zgodne dla i=1..n,
{a.1 N oo A(In} ” PCi {61 AN coe ABn}

i= coe

Regula R1 wa znang postaé: jak w przypadku programowania sekwen-
cyjnego przyjmnje sie, 2e sytuacja wynikowa po zakonczeniu instrukeji
AC1 staje si¢ sytuacjg poczgtkowg przed wykonaniem instrukcji AC2.

Reguta R2 mobwi, Ze obliczenie wartos$ci wyrazeh logicznych wymaga
uplywu pewnego odcinka czasu, co dodatkowo wyraza pomocnicza instrukcja
test (IF), ktérej odpowiada predykat TESTIF. Instrukcja ta poprzedza
wykonanie kazdej instrukcji alternatywne j ACi.

W regule R3 takze wystgpuje instrukcja pomocnicza test (DO),
poprzedza jgca wykonanie kazdej z alternatyw ACi, a takze poprzedza
ona zakohczenie instrukcji DO, W stosunku do reguly dla instrukeji
iteracji, wykonywanej bez uwzgledniania uplywu czasu rzeczywistego, wy-
stepuje nowa przestanka

{anBoOL (DO)} test (20) {B}

ktéra podkre$la fakt, ze ostatni krok obliczeniowy, pomimo braku modyfi-
kacji zmiennych programowych, powoduje vewne opéinienie czasowe.

Reguta R4 przypomina swym ksztaltem reguie¢ instrukcji alternaty-
wy. Przestanki w pierwszym wierszu odpowiadajg tym przypadkom, w kté-
rych, w ciggu zadanego odcinka czasu przeterminowania, nastgpuje oddzia-
tywanie procesu zawierajgcego instrukcje TH 2z innym procesem. W prze-
stankach tych wystepuja dwie pomocnicze instrukcje, z ktérych pierwsza
- test (TH) - symuluje uplyw czasu podczas obliczenia wyrazen logicz-
nych, druga zaé - wait (v) - symuluje uplyw czasu podczas oczekiwania
na skojarzenie 2z rewnym procesem. Przesianka w drugim wierszu odpowiada
brakowi oddzialywan danego procesu z innymi procesami. Wystepujgca tu
instrukcja pomocnicza later (v) modeluje uptyw odcinka czasu o dtugo-
$ci v. Natomiast pusta instrukcja komunikacyjna nosyn bedzie wyko-
rzystywana przy kojarzeniu dowodéw sekwencyjnych. Mozna ja tu traktowaé
jako instrukcje symbolizuggca zajscie oddzialywania w procesie, polega-
jacego na braku zsynchronizowania si¢ danego procesu z jakimkolwiek in-
nym procesem,

Reguta R5 ma znang postaé. Dwie implikacje zawarte w zbiorze jej
przestanek reprezentujq zewng¢trzny, w stosunku do systemu dowodzenia,
aechanizm wyroku/ zcy ¢ ich prawdziwosci.
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Reguta zastgpienia R6 ma prosty intuicyjny sens: jezeli x jest
zuienng,ktéra nie wystepuje ani w programie, ani w asercji kohcowej, to
zastgpienie tej zmiennej w asercji a zmienng o innej nazwie - lub
ogblnie zastgpienie dowolnym termem tr € Term - nie wprowadza zmiany
zbioru stanéw wyznaczanych przez asercje poczgtkowg.

Reguta R7 podaje zasady skladania dowodéw sekwencyjnych dla pro-
ceséw w jeden wspolny dowéd dla calego programu. Wykorzystywane w niej
pojecie zgodnoSci dowoddéw sekwencyjnych wymage oddzielnego ombwienia.

4.3.3. Zgodnoé¢ dowodéw sekwencyjnych

Zgodnoé¢ dowodéw sekwencyjnych polega na zachowaniu odpowiednich
warunkéw przez asercje poprzedzajace i nastephjqce po instrukcjach komu-
nikacji, ktére wystepujg w tych dowodach., Chodzi zatem o instrukcje ko-
munikacji, ktére zawierajg teksty poszczegdlnych proceséw, a takze o pu-
ste instrukcje komunikacyjne wprowadzone do dowodéw jako obiekity pomoc-
nicze.

Dowody sekwencyjne bedg zgodne, jezeli dla kazde] syntaktycznie
skojarzonej pary instrukcji komunikacji bedzie speiniony tzw. warunek
skojarzenia, a dla kazdej pustej instrukcji komunikacyjnej - tzw. waru-
nek przeterminowania.

W dalszym ciggu przez pojgcie instrukcji bedzle rozumiany dowolny
element zbioru

Ccm U Com U Acm

gdzie: Acm = {test (AC) | AC € Cif U Cdo U Cth}u

{wait (v) |v € Int} u

{later (v) I v € Int} U {nosyn}
Jezeli AC jest dowolng instrukcjg, to przez pre(AC) oraz post(AC)
bedg oznaczane asercje, ktore wystepujg w dowodach sekwencyjnych bezpo-~
srednio przed i po danej instrukcji AC.

Jezeli CM jest instrukcjg we jScia/wyjdcia, w jednym procesie, to
syntakiycznie skojarzong z nig instrukcje wejscia/wyjscia w drugim pro-
cesie bedzie oznaczaé sie przez CHN.

Warunek skojarzenia

Warunek skojarzenia ma opisywaé zwigzek miedazy dowolng parg CM,CR
syntaktycznie skojarzonych instrukcji wejécia/wyjécia. Nalezy zazna-
czyé, 2e wykonanie takiej pary moze nastgpié¢ tylko wtedy, gdy sterowa-
nie w obu procesach osiggnie w pewnej chwili (tej samej dla zegardéw obu
procesdéw) instrukcje CM, TM. Nalezy tez dodaé, ze jezeli sterowanie
osiggnie takie polozenie, to dotychczas zaobserwowane lokalnie w obu
procesach historie oddzialywan sg zgodne w sensie definicji 3.16. Réw-
niez bezposSrednio po wykonaniu pary instrukcji CM, TR czasomierze obu
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proceséw bgdg wskaszywaé te¢ samg chwile, nowe zas$ lokalne historie od-
dzialywah pozostang gzgodne.

Zatem bezposrednio przed i bezposSrednio po wykonaniu pary instruk-
cji CH w procesie P i skojarzonej z nig syntsktycznie instrukcji T
w procesie Q bedzie prawdziwy predykat

inv (P,Q) & = TQ A Xpq = Xgp

gdzie T ps tQ 5§ pomocniczymi zmiennymi czasowymi proceséw P, Q; X
Jest .podciggiem ciggu Xp ztozonym ze wszystkich tych elementbw_ A
zmiennej historycznej xp, dla ktérych Aepart = Q3 natomiat Xgp
jest otrzymywane z podciggu X w takl sposdb, ze kazdy jego ele-
went X' Jest zastgpiony oddziaiywaniem komplementarnym i.

Predykat inv(P,Q) bedzie nazywany niezmiennikiem skojarzeh proce-
sbw P, Q.

Zal6ézmy, e dana jest pewna reguta, ktéra dla danego programu
R = i=1“..n PCi i zatozonych warunkéw poczgtkowych pre(PCi) (1 =
=1,...,n5 rozstrzyga, czy istnieje obliczenie programu PR takie, 2e
syntaktycznie skojarzone instrukcje CM, CM kojarzq sie dynamicznie w
stanie 8. Niech reguta ta bedzie wyraZona w postaci asercji

possmatching (CM,CH),

ktéra dla danego stanu 8 przyjmuje wartosé prawdziwg wtedy i tylko
wtedy, gdy takle obliczenie istnieje, Wtedy miedzy asercjami poczgtkowy-
mi i koAcowymi instrukcjami CM, TR powinien zachodzié nastepujacy wa-
runek skojarzenias

Definicja 4.4, Para syntaktycznie skojarzonych instrukcji weJjscia

/wy jécia

CiM = PIW(e), CM = Q?W(x)
spetnia warunek skojarzenia, jezell zachodzi formuila:

pre(CM) Apre(CM) Ainv(P,Q) Apossmatching (CM,CN) —>

—(¥t)(SEND[t/dur] =

((post(CM) Apost (CH) A inv(P,Q)) [tp+t/‘rp,rQ+t/tQJ)
Ce/xy A pNA/xpy X N A/XGD)s

gdzie

(QP,W,!,e p‘p)v

A
{ (P,Q,W,?,e,tQ),

za8 symbol N oznacza tu 1 dalej konkatenacje ciggéw, ]
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Podana definicja warunku skojarzenia ma nastepujgce uszasadnienie.
Realizacja pary syntaktycznie skojarzonych instrukeji Cl,ﬁ w stanie
poczatkowym 8 jest w efekcie réwnowazna z sekwencyjnym wykonaniem na-
stegpujgcych instrukcji podstawienia:

1e X8=
przy czym X Jjest gzmienng procesu P, natomiast e wyraZeniem w proce-
sie Qs
2e XP3=XP nA
]Q:=1an
gdzie: A = (Q,P,W,!,v,fp), A= (P,Q,w,?,v,rQ) i1 oczywiscie v = I[e]]a.

3. Tpi= 'rP+t,
1Q== TQ+t
gdzie t oznacza czas realizacji, oczywiscie [['_S‘n.’NDe(t;)]a = tt.

Niech post(CM) w procesie Q oraz post(CM) w procesie P be-
dg asercjami, ktére majgq by¢ prawdziwe po zakoiczeniu pary skojarzonych
instrukcji. Zatem asercje¢

post(CM) A post(CM) A inv(P,Q)

mozna uwazaé za warunek koncowy dla podanego wyzej zestawu instrukcji
podstawienia.. Ze znanego aksjomatu dla instrukcji podstswienia (nie uwa-
runkowanej czasowo) [44] wynika, ze

((post(CM) /\post(CTﬁ) Ainv(P,Q)) GpttApy tQ+t/-rQ])
(e/x, XPOA/XP: XQGA-/XQJ
Jest asercjg, ktéra powinna byé spetniona w momencie rozpoczecia reali-
zacji instrukcji. Asercja ta powinna byé¢, oczywiscie, prawdziwa dla do-

wolnego t spelniajgcego warunek [SEND, (t/dur]] 4 = tt, czyli zacho-
dzi asercja A:

(V) (SEND, [t/dur] = ((post(CM) Apost(CM) Ainv(P,Q))
CrprtA py Tq#t/5Q)) [e/x, xprA A ps xqnA/xQ)]
okreslajgca zbidér wszystkich sytuacji poczgtkowych, ktére prowadzq do
pozgdanych sytuacji kofcowych. Poniewaz z zalozenia poczatkowe sytuacje,
Jakie zachodzg przed rozpoczgciem skojarzonmych instrukcji, okresla aser-
cja Bs
pre(CM) A pre(C—M) Ainv(P,Q) A pessmatching (Cu,a)

wigc musi zachodzi¢ implikacja B —> A, czego wlasnie wymaga defini-
cja 4.4,
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Warvnek przeterminowanis

Werunek przeterminowania opisuje zwigzek jaki zachodzi pomigdzy po-
czatkowy 1 kohcows asercjg pustej instrukcji komunikacyjnej umieszczo-
nej w dowodziz kazdej czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH
postaci

w—

th v vi b, 3CM, — AC, 1t AC end
- i:'i[.]..n il Mi & o=

Asercja pre(nosyn) ckreféla zbiér tych stanbéw, ktére bylyby osiggniete,
w procesie P zawiersjgcym instrukeje TH, gdyby proces P osiggal
instrukcje nosyn. Osiggnigcie tej insirvikcji jest uwarunkowane tym,
aby w odcinku czesu przeterminowenia nie zzchodziis komunikacja procesu
P 2z zadnym innym procesem. Uwarunkowanie to powinna opisywaé inna aser-
cja. Niech timeout (TH) bedzie asercja okreélajgcsg zbidr tych standw,
dla kitérych jest mozliwe, Ze n=stgpi uplyw odcinka przeterminowanis =
dokladniej: timeout (%G){s) = tt winno oznaczaé, Ze istniejg takic ob-
liczenia programu, 2e proces P osigga instrukcje¢ nosyn w stanie s.
Jezeli timeout (TH) ma taka wlasnosé, to postaé warunku przeterminowa-
nia jest nastepujaca.

Definicjs 4.5, Pusta instrukcja komunikacyjna nosyn umieszczona
w dowodzie imstrukeji TH

th v &t 0 by; CMy — AC; 1t AC end
i=15..n
wchodzgecej w sklad procesu P, speinia warunek przeterminowania, jeze-
11 jest prawdziwa implikacje

pre(nosyn) Atimeout (TH) —> post(nosyn) [‘xPn)\/xP],

gdzie A = (P,t,) Jjest oddzialywaniem oznaczajacym uplyw czasu przeter.
P
minowania, a

4.%5.4, Uwagi o nieinterferencji dowodéw sekwencyjnych

Konstrukc ja dowodu sekwencyjnego dla pojedynczego procesu, W Spo-
séb niezalezny od treéci pozostalych proceséw, oznacza przyjecie zaloze-
nia, %2e realizacja pozostaiych proceséw nie modyfikuje wartosSci zmien-
nych lokalnych danego procesu - z wyjgtkiem tych sytuacji, w ktérych za-
chodzi wymiana komunikatéw przez wykonanie instrukcji komunikacji -
oraz nie zmienia prawdziwo$ci asercji wystepujgcych w dowodzie. Zaloze-
nie to znajduje formalne odbicie w pojeciu nieinterferencji dowodéw se-
kwencyjnych. Pojecie to zostalo wprowadzone przez Owickg [171], do jezy-
kéw zad klasy CSP byio zaadaptowane przez Levina [136].
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Niech a Dbedzie asercjg uzytq w dowodzie sekwencyjnym procesu P,
natomiast AC niech bedzie dowolng instrukcjg, rézng od instrukcji ko-
munikacji, w procesie Q. Fakt, Ze instrukcja AC nie ma wpiywu na
prawdziwos¢é a oznacza, %€ powinna by¢ prawdziwa specyfikacja

{a Apre(AC)} AC {a}

gdzie pre(AC) jest asercja stojacg przed AC w dowodzie sekwencyjnym
procesu Q.

Gdy dana jest para syntaktycznie skojarzonych instrukcji komunika-
cii AC = R!W(e) 1 AC = Q?W(x), powinna zachodzié¢ asercja

(a Apre(AC) Apre(AC) Ainv(R,Q)) == (V¥t)(SEND, [t/dur] ==
(inv(R,Q) A a [e/x, tq-rt/r.Q, TRtt/TR, xQnA/xQ, Xg " }:/XR])

Postaé tej asercji wynika z warunku skojarzenia, gdy zamiast
post(AC) A post(AC) zostanie podstawiona asercja a, od ktérej wymaga
sie, aby pozostata prawdziwa po wykonaniu pary AC,KE:

Je$li dowecdy sekwencyjne speiniaja dwa wyzej podane warunki, méwi
sie o ich nieinterferencji.

Pojecie nieinterferencji jest wazne wéwczas, gdy w dowodach uzywa
sie zmiennych pomocniczych. Jak stwierdzono w podrozdz. 4.2, jedynymi
zoniennymi pomocniczymi sg zmienne historyczne Xp oraz zmienne zegaro-
we  Tpe Przyjmuje sie¢ zalozenie, 2e w dowodzie procesu P uzywa sie
wylacznie zmiennych historycznych i czasowych danego procesu P. Ponad-
to zakiada sig¢, ze innymi zmiennymi uzywanymi w asercjach dotyczgcych
danego procesu sg tylko zmienne lokalne tego procesu..

Z tak przyjetych ustalen wynika, ze budowane dowody sekwencyjne
nie interferujg ze soba, w zwigzku z czym nie zachodzi dodatkowa konie-
cznoéé sprawdzania warunkow nieinterferencji.

4.%.5. Przykiady

Dla ilustracji dowodu poprawnoéci czesciowej, a zwlaszcza proble-
méw wynikajacych z koniecznosci sprawdzenia zgodnosci dowodoéw sekwency-
nych, rozpatruje sig¢ nastepujacy elementarnie prosty program zlozony 2z
dwéch procesédw:

P: th M wt Q!W(x) —=x:=1

it - ox:=2
end
I
Q: W;
th T2 wt P?W(y) —skip

it y:=2
end
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Srodowisko wykonawcze programu definiuje nastepujacy zbiér predyka-
tow:
ASSe(d) = 1<d <2
mSTTH(d) & 0<4d <1
SENDe(d) & 1<d <2

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

x=0Avp=alxp=()
orag

TQ=b/\xQ=()

bedq poczqtkowymi asercjami dla proceséw P, Q. Xp = () oraz XQ =()
oznacza, 2e historie X ps xQ aqrpuste.

Przyjmujqc rézne wartosci dla statych a, b oraz ™, T2, wozna
otrzymaé¢ rézne obliczenia procesdéw. Mozliwe s§ tu prazypadki:

1) pomiedzy P i Q skojarzenie dynamiczne zawsze zachodzi,

2) moze (ale nie musi) zajsé,

3) nigdy nie zachodzi.
Latwo przekona¢ sig, %e np. przypadki te zachodza odpowiednio dla naste-
pujacych zestawdéw wartosci stalychs

1 a=0, =5, M =8, T =5,
2) a=0, b=9, M=8, T =5,
3) a=0, b=10, ™M =8, T2 = 5.

Ponizej przedstawia' si¢ dowody programu odpowiadajace tym zestawom.

Przypadek 1
Dowody sekwencyjne

P: {x=0 A T5=0 Axp=( )}
th & wait
{x=0n0 <Tp <9 AXp=( )}
Q!W(x) —_—
{x=0 Gt1)(1<t1s2/\1<1p<11 /\XP-":(P.Q.W,!.O,‘!P-t,I))
x3=1 :
{x=1 A (Ft)(3t) (18, <2 A 1<8,K2 A 2 STp<13A

XF:(PsQ'w' loootp't1't2))}

later
{x=0 A9 <Tp<10 Axp=( )}
nosyn {false}



x3=2
{falae }
end

= A(Ft,)(365) (1<, S2 MKt <2 A2 KTR<13A
Xf(Ponwv !,O,tp-t1—t2))}

Q: {TQ=5 A xg=( )}
th 5 wait
{5t <1 Ax =)}
PoW(y) —
{y=0A3t)(1<ts2 A6 SRS A x 7 (QPQ, 7,0, TQ-"1'))}
skip
{y=o /\(31’;1)(1 <t1<2 A6 STQS‘l} A xQ=(Q,P,w.?QO|TQ—'t1))}
later
11 <rg<12 Av ()}
nosyn {falee}
ye=2
{false}
end

{y=0r@3t))(1<8,<2 A6 <7 <13 A 1Q=(Q,P,W,?,0,1Q-t1))}

Warunek skojarzenia
Niech

pre <> pre(Q!W(x)) A pre(P?W(y)) A inv(P,Q),
posté—> post(Q!W(x)) A post(P?W(y)) Ainv(P,Q)
czyli

pre &x=0 A5 <Tp <9 Axp=( ) A xge( ) Avp=w
posté—> x=0 A y=0 A (3t1)(1<t1<2 A 1<tP<’I1/\

XP=(P9Q1W’!'OtTP‘t1 )) A Gt1)(1 St1$2 AY ) <1Q$13/\
X Q=(Q9P¢wt?ooﬂq't1)) A Tp =TQ .
Prawa strona implikacji w warunku skojarzenia ma postaé:
(V) (1<t <2 = post [rprt/vp, To#6/70]) [x/yy xpnA /xps
nk
xgn&/xg]
gdzie: A = (P,Q,W.!,x,TP).
Po dokonaniu potrzebnych przeksztalcen otrzymuje sig:
(post EIP""]/C P TQ'Q"]/'[Q]) Ex/y’ XPHA /XP’ XQn{/XQJ A
(post &P+2/1P, TQ+2/TQ]) x/y, XP”}‘/XP' XQf\)\/XQ]C:’
x=0 N (31;1 )(1 Sty < 2 NO ST‘P<1O A XP=(P,Q,W, ! ,O,1P—t1+1))/\

7
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3t)(1<e,<2 A5 grqu /\xQ=(Q,P,W,?,O,TQ-t1+1)) A

(Ft)(1<6 <2 A1<75<9 AX p=(PyQyW, 1,0, Tp=t,+2)) A

(FL(1<t, <2 As <7< /\xQ=(Q,P,W,?,O,1:Q—t1+2)) A

‘IP = TQ<:>

x=0 /\0<1P€9 A p= ( )/\5<tQS11 /\xQ=( )/\1:P = -ch:>pre.
Poniewaz, jak tatwo zauwazyé, bezposrednio z semantyki programu

possmatching (Q!W(x), P?W(y)) <= x=0 Axp=( ) /\xQz( )A

TP.-. ‘tQ A 5<TP<6

zachodzi wigc réwniez warunek skojarzenia
possmatching (Q!W(x), P?W(y)) A pre — pre.

Warunek przeterminowania
Warunek przeterminowania jest, oczywiscie, speiniony, gdyz, Jjak wy-
nika z semantyki programu, asercja

timeout (TH1) < timeout (TH2) <= false,

gdzie TH1, TH2 8§ czasowo uwarunkowanymi instrukcjami komunikacji w
procesach P, Q.

Przypadek 2
Dowody sekwencyjne
P {x=0 A 5=0 A xp=( )}

th 8 wait
{x=0 A0 <75 €9 Axp=( )}

QUW(x) —
{x=0 A (@Ft) (1<t <2 M <T< A xp=(R,QW, 1,0,15-84)) )

x3=1
fx=1 A (361) 3,0 (1<, <2 A1<E<2 N2 ST <130
Xp=(PyQ,W, 1,0, Tp=t,~t5) }
later
{x=0 A9 <% <10 Axp=( )}
nosyn
{x=0 A 9<Tp <10 A xP=(p,tP)}
X:=2
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{x=2 N (3t,)(1<8,<2 AN10STp<12 A X p=(P, Ty 1))}
end
fx=1 A @t,)(Ft)(1<8,€2 A1 €8, 2 A2LT,<13 Axp=(PyQ W, 1,7~
“ty=t5)) Vx=2 A (F,)(1<t, <2 A0STH <12 Axpa(P Tpet )}

Q:f =9 A X g=( )}
th 5 wait
{9<7g<15 Mxge( )}
P(y) —-
{3=0 A (Ft;)(1€8,<2 A0 T <7 Ax g=(Q,P ¥, 7,0, Q-1;1))}
skip
{70 A (3t (1<84€2 A0<LTHL? A =(QPyT, 7,0, rQ-t,,))}
later
{15 $7<16 Axg( )}

nosyn
{1557 q<16 A x (T}

ys=2
{72 A@tOI<E,<2 A6 LTS8 AxgE(QTgty )}

end

{y=0 A @t,)(1€61 €2 A10 7517 A xg=(Q P, W, 7,0 1 Tgeq) V
722 A () (1<8, <2 A6STH<18 Axg=(QyT —t1))}
Warunek skojarzenia

Przyjmujqc oznaczenia pre, post Jjak dla przypadku 1, otrzymujemy
cigg przeksztaicens

Ot) (1<t <2 — post [rp+t/3p, TQ+t/TQ]) x/3, xp M xps
xQnA'/xQ] &=

x=0 A (3t,)(1<t,<2 AO<TE<10 A X p=(PyQWy 1,0, Tp=t41)) A
(Ft)(1 <6, <2 AALTp<I A Xp=(PyQy Wy 1,0,T p=t,+42)) A
e (1 €8, 82 AISTET7 A ¥Q=(Q,P,w.?,o,rq-t1+1)) A
(3t4)(1 <ty <2 ABSTHST6 Nxg=(QP, W, 2,0, Tg=t142)) A

TP = TQ —

x=0 AOSTp€I Axp= () A 9<fq\16 Arge( ) ATty & pre.
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Oznacza to, 2e warunek skojarzenia jest spetniony, gdyz
possmatching (Q!W(x), P?W(y))<—> x=0 /\xp=( ) A xQ=( )A
TP = TQ = 9
¥arunek przeterminowania
Nalezy zauwazy¢, ze
timeout ('J.‘H1)<:> Q S"p €10 A x=0 /\xP=( )

oraz
timeout (TH2)<=>15 <TQ<16 l\xQ=( )e

Dla procesu P

pre(nosyn) A timeout (TH1)¢= x=0 A9 < Tp <10 /\xP=( )
oraz
post(nosyn) [x:’P‘(P,TP)/xP] = x=0 A9 <1y <10 ’\Xp=( Yie

Zatem prawdziwa jest implikacja
pre(nosyn) A timeout (TH1) — post(nosyn) [xi,‘(P,TP)/xP] .

Podobna implikacja zachodzi takze dla procesu Q, co oznacza, 2%e waru-
nek przeterminowania jest speiniony.

Dowody sekwencyjne
P: {x=0 Atp=0 Axp=( )}
th 8 wait
{x=0 Ao<Tp<y Axp=( )}

QUW(x)—~
{false]
X3=

{false}
later

{x=0 A 9 <1,€10 A xp=( )}
nosyn
{x=0 A9<T5<10 Axp=(P,Tp)}
X:=2
{x=2 AMogtp<2 AN @ty)(1<t,<2 Ay p=(Py tp-t, )}
end

{x=2 AM0<T <12 A (3E)(1<8,<2 A XP=(P,TP—t1))}
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Q: {1Q=10 A XQ=( )}
th 5 wait
{10 sxg<16 Ax ()}
PW(y) —
{false}
skip

{ga1se}
later

{16<74<17 Axg=( )}
nosyn
{16 <v( <17 A x = (@7}
yi=2
{7=2 M17 <7u<19 A (Fg)(1 S8 €2 Axga(QTgtg))}
end
{322 N 17<75<19 A B61) (1812 A xg=(Q, Tg=54))}
Warunek skojarzenia
Latwo zauwazy¢é, Ze
possmatching (Q!W(x), P?W(y)) & false

z czego natychmiast wynika prawdziwo&é warunku skojarzenia. Warto tez
zauwazyé, ze w tym przypadku takze asercja pre, okreslona dla przy-
padku 1, jest réwniez tozsamosSciowo falszywa

pre &> x=0 A0 <T%p<9 Axp=( ) A10<TQ<16 /\xQ=( A
TpETQ & false.
Warunek przeterminowania
Z semantyki proceséw wynika, Ze

timeout (TH1) & 9<tPs 10 AN x=0 A xP=( )

oraz
timeout (TH2) & 16<T<17 /\xQ=( )y

co, podobnie jak w przypadku 2, prowadzi do stwierdzenia, Ze warunek
przeterminowania jest speiniony.

Na podstawie analizy przedstawionych przypadké4w mozna przedstawié
dow6d poprawnoici programu przy zalozeniu dowolnych warto$ci stalych a,
b. Postaé dowoddéw sekwencyjnych bedzie nastepujgca:
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P: {x=0 Awpma Axp=( )}
th 8 wait
{x=0 Na<tp<a+ty Axp=( )}
QIW(x) —=
{(allowedt A (Ft1)(1<t,<2 Aa+i<Tp<ar1A
X p=(Py QyWy 1,0, Tp~t,))}
x:=1
{allowed1 A (36y)(3t)(1€ 6,2 A1<t,<2 A av2<Tp<adi3n
xp= (P, @ W, 1,0, Tp=t,-t5))}

later
{x=0 Aa+9<Tp<at10 Axp=( )}
nosyn
{allowed2 A a+9<Tp< a+10 A xP=(P,tP)}
x:=2

{allowed2 A a+10<tp<a+12 A 3t,)(1<t,<2 Ax p=(P, 1p-t,)}
end
{allowed? Aa+2 <1p< a3 AT ) (Ftp) (1<t <2 A1<E €20

xP=(P,Q,W,!,O,tP-t1-t2)) V'allowed2 A a+10< T <a+12 A

P\
@t4X3t5) (1<, €2 N1t 2 A xp=(PyTp=t,y=t,))}
Qs {-‘Q=b AXQ=( )}
th 5 wait
{b<rg<oee Axg=( )}
PW(y) —
{allowed1 A (3t4)(1<64<2 A b+ < To<b+8 A x =(Q,P,Q, 7,0, T
"'to]))}
skip
{allowedl A (3t,)(1<t,<2Ab+ <TQS4B Nxp=(Q,P,Q,2,0, T
‘t»]))}
later
{46 <7 <147 A xg=( )}
aosyn
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{al10wea2 Abre<T (<47 Ax=(Q, 7))
y:=2
{allowedz Ny=2 Nb+7 <1Q< b+9 A (3t1 )1 <ty <2 A7Q=(Q' ‘IQ-t1 ) )}
end
{allowed1 Ab+1<T < b+8 A(It)(1 <ty €2 Mxge(Qy Tg-t4)) V
allowed2 Ay=2 Ab+7<To<b+9 A(Tt)(1<8,<2 /\xQ=(Q.tQ-t1))}

gdzie dodatkowe asercje allowed1, allowed2 83 zdefiniowane nastepujsg-
co:

allowed? ¢—> max (a,b) < min (a+9, b+6),
allowed2 <> max (a,b) >umin (a+8, b+5).

Latwo sprawdzié, ze po przyjeciu wartoSci a, b ustalonych dla analizo-
wanych przypadkéw otrzymuje si¢ poprzednio otrzymane dowody.

Kolejny przyktad ma zwrécié uwage na sytuacje, w ktérych mimo praw-
dziwosci asercji typu

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

skojarzenie dynamiczne pomiedzy CM, cM zajs¢é nie moze,
Niech bedzie dany nastepujacy program zlozony z trzech proceséw
Pz :=0, y:=13
th 3 wt P2!W(x) — skip
0 p31U(y) — skip
1t skip end
I
P2:: W;
us=1; vs=03
th 3 wt P1?W(u) — skip
0 P3?W(v) — skip
1t skip end
I
P3:: $
th 6 wt P1?U(z) — skip
0 p2?W(1) —» skip
1t z:=0 end
Przyjmujgc dla poszczegdlnych procesd4w warunki poczatkowe postaci

pre (Pi)cyrpi =0 (i =1,2,3)

i zakladajgc Srodowisko wykonawcze takie jak w poprzednim przyktadzie,
tatwo mozna obliczyé, ze
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pre (F2!W(x)) ¢ pre (P3!U(y)) & x=0 Ay=1 /\2«1,1 < 8,

pre (P1!W(u)) & pre (P3?W(v)) & u=1Av=0 /\2<1P2 <8,
pre (P1?U(z)) < pre (1’2!W(1))4=>0=sP3 <5

Dla kazdej z trzech skojarzonych syntaktycznie par istniejg takie
stany, ze asercje poprzednio wymienionego typu sg prawdziwe. Jednak,
Jak wynika z semantyki proceséw, skojarzenie dynamiczne pomiedzy
P2!W(x) a P1?W(u) niegdy nie nastgpi. Zachodzg bowiem asercje

possmatching (P2!W(x), P1?W(u)) < false,
possmatching (P3!U(y), P1?U(z)) & x=0Ay=1 A2<‘:P1< 5%
possmatching (P3?W(v), P2!W(1)) < u=1 Av=0 A2 <1:P2<5.

4.4, Systemy dowodzenia poprawnosci czeSciowej

Konkretny system dowodzenia poprawnosci czesciowej PSP wymaga,
zgodnie z ustaleniami w podrozdz. 4.2, 4.3, przedstawienia analitycz-
nej postaci asercji bedacych odpowiednikami asercji possmatching oraz
timeout, uzywanych w dowodzeniu warunkéw zgodnosci. Konkretny system
dowodzenia bedzie zatem skladaé sig ze zbioru aksjomatéw A1-A6, reguil
R1-R7 oraz asercji pmatching 1 tout zdefiniowanych w taki sposoéb,
ze dla dowolnego programu, dowolnych warunkéw poczgtkowych oraz dla
kazdej pary skojarzonych syntaktycznie w tym programie instrukcji komu-
nikacji CM, CM zachodzi implikacja

possmatching (CM,CM) —> pmatching (.C_M,CM)

a dla dowolnej, czasowo uwarunkowanej, instrukcji komunikacji TH sza-
chodzi implikacja

timeout (TH) — tout (TH).

Takie okreSlenie konkretnego systemu dowodzenia umozliwia wprowadzanie
i stosowanie réznych systeméw, a takze umozliwia poréwnywanie systemdw,
Jezeli PSP’I, PS 2 sg dwoma systemami, to PS 1 bedzie lepszym

P
niz Psp2 wtedy, gdy zachodzg implikacje

puatching? (CM,CM) —> pmatching2 (CM,CM),
tout1 (TH) —> tout2 (TH).

Sens uzytej tutaj "dobroci" systemu sprowadza si¢ do tego, e wszy-
stkie twierdzenia, ktére daje sie o dowolnym programie dowie$é w syste-
mie PS 2, daje sig¢ takze dowiesé w systemie 1, natomiast nie zaw-
sze gzachodzi wynikanie odwrotne. Zatem najlepszym - dalej pokazemy, Ze



zupetnym - jest system, dla ktérego

pmatching (Cll.é-li) & possmatching (CM,C—M)
tout (TH)¢> timeout (TH),

a najgorszym taki, 2e

pmatching (CM,(-:E) & true
tmatching (CH,(ﬁ) & true.

Asercje possmatching oraz timeout, Jjesli daloby sie przedstawié w
analitycznej formie, muszg uwzglednié semantyke zachodzenia skojarzen
bgdz uplywu czasu przeterminowania, wyrazana przez definicje 3.10 oraz
3.11. Zatem w postaci tych asercji powinny potencjalnie znalezé od-
zwierciedlenie postacie wszystkich asercji poprzedzajgcych instrukecje
komunikacji w programie. Tak silne powigzania pomigdzy wymienionymi
asercjami budza watpliwos¢ w sens poszukiwania postaci asercji
possmatching oraz timeout, zamiast tego tatwiej poszukiwaé - a co waz-
niejsze - znacznie latwiej stosowaé, asercji zastepczych pmatching
oraz tout na podstawie przeslanek heurystycznych. Ponizej przedstawia
sig¢ przyklad takiego heurystycznego podejScia przy wyznaczeniu postaci
warunku przeterminowania.

Obliczenia, dla ktérych moze nie nastgpié komunikacja z innymi pro-
cesami w instrukcji

TH = th v wt 1-1|'_'| big Cui—»ACi_l_t AC end
=T.en
W procesie P dzielg si¢ na dwie grupy.

Pierwszg grup¢ stanowig obliczenia, w ktérych odcinek czasu v
oczekiwania na komunikacje¢ jest polozony rozlacznie wzgledem innych od-
cinkéw oczekiwania na komunikacje we wszystkich procesach, ktére zawie-
rajg synktaktycznie skojarzone instrukcje komunikacji. Drugg grupe sta-
nowig te obliczenia, w ktérych, pomimo koincydencji takich odcinkéw cza-
su, komunikacja nie zachodzi w procesie P, poniewaz procesy z nim sko-
jarzone sg réwnoczesSnie skojarzone z innymi procesami i wtadnie 2z nimi
prowadzg komunikacje.

Niech CMi bedzie instrukec jg komunikacji, stanowigcg element czaso-
wo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH w procesie P. Przez CIIi
bedzie oznaczana skojarzona z nig instrukcja komunikacji, a przez
CMi-part bedzie oznaczany identyfikator procesu zawierajacego Eﬁi.

Wprowadza si¢ nastepujacq asercje pomocnicza

match (CM;,CM ) ¢= (3t) (Tpv-1<t<Tp1A
pre (CM;)Apre ((ﬁl) Ainv (P,CM,+part)) [t/tP]

Jezeli s jest takim stanem, ze pre (nosyn)(s) = tt, to asercja
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match (CM;,CM;)(s) = tt wtedy, gdy w odcinku czasu [8(xp)=v-1,8(7p)-1]
moze zaj8¢ skojarzenie dynamiczne pomiedzy CM:I. a C—Mi‘

JeSli zalozy sig, Ze kazda instrukcja komunikacji moze byé wykona=-
na co najwyzej jeden raz, asercja tout1(TH) dla danego stanu s be-
dzie prawdziwa wtedy i tylko wtedy, gdy dla kazdej alternatywy instruk-
cji TH Jjest speilniony jeden z warunkow:

1. 'lbi(s)

2. F bi-(a)
oraz nie istnieje taka instrukcja wejécia/wyjécia C_ﬁi W pewnym proce-
sie Q, 2%e gzachodzi

match (cu,ﬁ) —> pre (nosyn)

3. Jezeli l:bi(s) i istnieje C‘Tli, o ktéorej jest mowa w warunku
2, to speiniona jest alternatywa

(vefore (CM;,Cly) V after (CM;,CM;) V during (CMy,CM,))(s)
gdzie aserc.j_e_ before, after, during sg zdefiniowane nastegpujgco:
before (Cli,cu1)<=>

(3t > 0) (V8" ) (Tp=v =T-t-1<t' < Tp-v-t-1 =

pre (CMy) [6°/7p])
after (CM,,CM;) <
Gt = O)(Vt')(ip+t<t'< TpHTHt =
pre (CMy) [t°/1Q3)
during (CMi,CM1)<:>
(HCMJ,CMJ)G'I:)(IP-V-\?-‘I SELTpVH
_ matf:h (Ciy,CMy) [t/30]) V
(3CMy,CM5) (3t) (R p=v-1 <t <Tp=1=>
match (CMy,THy) A pre (wait (V) [8/7Q))
natomiast v, V sg odcinkami ézasu przeterminowania zwigzanymi z cui,
Eii; CM, jest elementem tej same]j instrukeji TH w procesie Q, Kkté-

ra zawiera instrukcje C_Mii wait(¥) Jjest instrukcjgq pomocnicza uzyta
w dowodzie w instrukcji TH.

Ksztalt asercji tout1 (TH) wynika 2z nastepujacych rozwazan. Jeze-
1i 8 Jjest ustalonym stanem, spelniajgcym asercje¢ pre (nosyn), to
czas przeterminowania uplynie tylko wtedy, gdy dla kazdej spoéréd otwar-
tych alternatyw, tzn. takich, ze [bi]s = tt, wmoze nie nastgpié komuni-
kacja z innym procesem. Stwierdzenie to wyJjasnia istnienie pierwszego
z warunkéw, Kiedy jednak komunikacja procesu poprzez instrukcje Cli
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moze nie nastapié? Oczywiscie wtedy, gdy nie istnieje taka instrukeja
éig, %e dla stanu s prawdziwa jest asercja match (CMi’éii)' Implika-
cja w warunku 2 oznacza, %e chodzi tylko o te stany s, ktdére réwnies
spetniajq asercje pre (posyn). Jezeli natomiast istnieje taka instruke
cja Eﬁi, to takze jest mozliwe, 2e komunikacja pomiedzy CMi a Eﬁ;
nie nastapl z powodu zajScia jednej z trzech sytuacji w trakcie obli-
czeh programus

- odcinek czasu przeterminowania zwigqzany z instrukcjg Eii po-
przedza odcinek czasu zwigzany z CM1 i1 jest z nim rozlgczny (opisuje
to asercja before),

- ten sam odcinek czasu nastepuje po odcinku czasu przeterminowa-
nia zwigzanym 2z CMi i réwniez jest z nim rozigczny (opisuje to aser-
cja before),

- gdy odcinki te nie sg rozlgczne, istnieje instrukc ja CM:J begg:
ca elementem tej samej czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH,
Eféra zawiera éii. taka ze CM‘_j jest skojarzona z pewng instrukejg
CM. w procesie innym od procesu P, a przy tym skojarzenie to naste¢pu-
je nie pbéiniej niz skojarzenie CM1 z Eﬁi (opisuje to asercja
during).

Natomiast wyjasnienie ksztattu asercji before, after, during Jjest

nastepujgce.
Niech s bedzie stanem spelniajgcym asercj¢ pre (posyn). Stan
ten wyznacza pewng warto$é dla zmiennej <. oraz odcinek czasu

Epwﬂ,%AL_WHMntNﬂomeWMemkmmﬂwﬁzimmpm-
cesem. Jezeli CM; Jjest instrukejq takg, ze wmatch (CMi,Cui)(s) =_EP,
to oznacza tylko potencjalng mozliwos¢ komunikacji pomiedzy CMy, CMy,
tzn. istnieje takie obliczenie, Ze asercja pre (CMi) [x/TQ (s)]= tt
dla pewnej chwili t nalezgcej do podanego wyZej odcinka czasu. Nie wy.
klucza to jednak, ze proces Q moze rozpoczgé i zakonczyé oczekiwanie
na komunikacje¢ przed chwilg rP-v-1. Zatem jezeli proces Q moze ocze-
kiwaé na komunikacje¢ w dowolnyu przedziale [Tp=v-—V-t-1, Tp-v-t-1],
gdzie t Jjest dowolng wartoscig dodatnig, to istnieje obliczenie, dla
ktbérego CMi nie bedzie zrealizowane. To, %e proces Q moze oczekiwaé
na komunikacj¢ w podanym wyzej odcinku czasu oznacza, Ze asercja

pre (CM;) [t'/tQ](s) musi byé prawdziwa dla kazdego t° z tego prze-
dziatu, co wyjasnia ksztalt asercji before (CMi, CMi).

Do asercji after stosuje si¢ analogiczne rozumowanie, ale rozwa-
2a sie¢ poiozenie odcihka czasu oczekiwania przez proces Q na prawo od
chwili TP-1.

Postaé asercji during opisuje takie obliczenia, gdy odcinki cza-
su oczekiwani&_&g komunikisge przez CMi, Eﬁi majg cze8¢ wspdlng, lecz
w instrukcji TH, obok CMi, wystepuje instrukcja CMJ, ktéra dynami-
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cznie Xojarzy sie z instrukecjg Eij w procesie R = CMj~part, réznym
od procesu F, przy czym skojarzenie to nastgpuje nie péiniej niz na-~
stepuje skojarzenie cui z éﬁi. Nalezy tu rozwazy¢ dwa mozliwe przy-
padki: pierwszy - gdy proces Q rozpocznie oczekiwanie na komunikacje
wczeéniej niz proces P oraz drugi - gdy proces P rozpocznie oczeki-
wanie przed procesem Q. W pierwszym przypadku, pcnimo 2e istnieje
wspélna chwila dla obu odcinkéw oczekiwan, czyli zachodzi match(CMi,aﬁix
moze nie dojsé do komunikacji, gdyZ w odcinku czasu [}P-V-V—ﬂ, Tp-v-1]
proces Q kojarzy si¢ dynamicznie z procesem k. Mozliwosé taka ist-
nieje, gdy prawdziwa jest asercja:

( 3cmy ,E:Ej )(3t) (Tp-v-T-1< titP-v-’l A
match (cuj,cuj) [t/tQ])

Drugi przypadek odzwierciedla sytuacje, gdy w odcinku czasu |}P-V-1,
TP-1], dla pewnej chwili t 2z tego przedzialu, rozpoczyna oczeEiwanie
na koamunikacj¢ proces Q, lecz do komunikacji z udzzi}em CMi, CM1 nie
dochodzi, gdyz dla tej samej chwili t instrukcja CM,; jest dynamicz-
nie skojarzona z instrukcjg CM'j w procesie R. Mozliwos$é taka istnie.
Jje, gdy prawdziwa Jjest asercja:

( BCMJcC—PJJ)(Bt)(TP-V‘1<t <TP—1 N
match (CM ,ﬁj)/\pre (wait (w?))[t/rQ])

gdzie asercja pre (wait (V)) jest asercjg stojacg bezposrednio przed
pomocniczg instrukcjg wait (V) w dowodzie procesu Q. Asercja

pre (wait (V)) okreSla zbidr stanéw, dla ktérych proces Q rozpoczyna
oczekiwanie na komunikacj¢, natomiast pre (wait (V)) [t/rQ], dla ¢

z przedzialu [}P-v-1,'tp-1], oznacza zbidér tych standéw, dla ktorych
oczekiwanie procesu Q rozpoczyna si¢ po rozpoczeciu oczekiwania na ko
munikacj¢ przez proces F,

Wyjasnienia dotyczgce ksztaltu asercji tout1 (TH) byly przeprowa-
dzone przy zatozeniu, zZe Kkazda czasowo uwarunkowana instrukcja komunika-
cji moze by¢ wykonana, w trakcie realizacji programu, co najwyzej jeden
raz. Jezeli zrezygnuje si¢ z tego zalozenia, to uwzgledniajgca to aser-
cja tout2 (TH) staje sie bardziej zlozona. Wynika to stad, %Ze biorgc
pod uwage instrukcje¢ TH oraz pewien stan s spelniajacy asercje
pre (nosyn), mozemy tylko wtedy stwierdzZié, ze dla stanu s moZe nasta-
pié przeterminowanie instrukcji TH (tzn. wykonanie nosyn), gdy - z
punktu widzenia kazdej instrukcji skladowej CMi - istnieje takie obli-
czenie programu, dla ktérego przy wielokrotnym wykonywaniu instrukcji
TH nie nastgpi skojarzenie dynamiczne.

Niech bq, esey hn bedzie tancuchem historii lokalnych w procesie P
oraz niech a bedzie pewng asercjg w dowodzie procesu P,
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Definicja 4.6. tancuch historii lokalnych (definicja 3.17) ch =

= h1, csey hn w procesie P nazywa sie laficuchem wzgledem asercji a
w stanie s, Jjezeli sg spetnione nastgpujace warunki:
1)a [b;/xp)(s) = ¢t dla i=1,...,n
2) dla dowolnych h°, h”° takich, ze

h’<3 hy oraz h < h*’
zachodzi

a [h'/XPJ(s) = ff oraz « [h"/IP](s) = ff
3) dla dowolnego h takiego, ze

hi-% h 3 hi+1 dla i=1,..,0~1

zachodzi
a [b/xpl(s) = ££.

Fakt, 2e ch Jjest takim 2ancuchem w procesie P bedzie zapisywany w
postaci prawdziwosci asercji

chainu'P(ch)(s)
a to, ze historia hi jest elementem %ancucha ch, w postaci
hi € ch, a

Jezeli rozwazy si¢ stan s spelniajgcy asercje pre (nosyn)
w procesie P, to pewien lahcuch historii lokalnych h1,_;:., hn (byé
moze pusty) w procesie Q wzgledem asercji wmatch (CMi, CMi) w stanie
s odzwierciedla takie obliczenie programu, dla ktérego n-krotnie na-
stgpi sytuacja, 2e CMi oraz Eﬁi moga by¢é ze sobg skojarzone dynami-
cznie. Stgd znajdujq uzasadnienie nastgpujgce definicje.

Asercja tout2 (TH) jest prawdziwa dla danego stanu s wtedy
i tylko wtedy, gdy dla kazdej alternatywy instrukcji TH Jjest speinio-
ny jeden z warunkéw 1, 2, takich jak w definicji asercji tout1, oraz
- zamiast warunku 3 - ma by¢é speiniony warunek

2a) jezeli tibi(s) oraz istnieje Eii, o ktérym méwi warunek 2,
to istnieje taki lancuch historii ch w procesie Q, zawierajacym in-
strukcje Eﬁi, ze

': Chainmatch (ch_’c_Mi)tQ (Ch)(s)
oraz dla kazdego h € ch zachodzi

bad (CM,,CH,,h)(s)

gdzie:



bad (CMy ,CM, ,h)¢=>
(before (CMy,CMy) V after (ciy ,TH;) V during (CM,CH)) [ gl.
Zachodzi, cczywiscie, implikacja
tout2(TH) —> tout1(TH)

dla dowolnej instrukcji TH. Z%Hatwo podaé przyklady, 2e asercja
tout2(TH) okresla warunki wystarczajgce, ale nie konieczne, w ktérych
zachodzl przeterminowanie, czyli

timeout (TH) —> tout2 (TH).

4.5, Dowodzenie poprawnosci siabej i silnej

Wykazanie stabej poprawnosci programu wymaga udowodnienia, %e pro-
gram jest czgsciowo poprawny, a ponadto, Ze zawsze sie konczy. Zakoicze
nie programu moze nastgpié z powodu zerwania obliczen lub prawidiowego
osiggnigcia kofca programu. System dowodzenia poprawnosSci stabej PS,,
bedzie réznié sig¢ od systemu dowodzenia poprawnobci czesciowej Ps,
tylko dodatkowg regulg dotyczgcq instrukcji iteracji.

R8. Regula zakonczenia instrukcji iteracji

{6 (n)An>0Ab,} gest (D0)jac;}(3m<n) 8 ()} (i=1..n),
5 () An>0 => BOOL(DO), 6(0) = 7BOOL(DO)
{@n) 8(n)} do (0 _Dby—AC; end {6 (0}

W regule R8 wystepuje dodatkowa asercja & ze zmienng wolng n,
ktoéra jest réina od pozostatych zmiennych wystepujgcych w programie i
ktora przyjmuje wartoSci catkowite nieujemne.

Zatem schemat systemu PSw bedzie sktadaé si¢ ze zbioru aksjoma-
téw A1-A6 craz zbioru regut R1-R8.

Silna poprawnos¢ programu dodatkowo wymaga stwierdzenia, ze zakon-
czenie programu nie nastgpi w wyniku zerwania obliczen. Powodem zerwa-
nia obliczen moze by¢ wykonanie instrukcji zerwania, alternatywy lub
uwarunkowanej czasowo instrukcji komunikacji. Po przyjeciu zaiozenia,
2e w programie nie uzywa si¢ instrukc ji zerwania, silng poprawno$¢ za-
pewniajg dwie dodatkowe reguiy stanowigce modyfikacje regutr R2 oraz R4,

R2a. Regula instrukcji alternatywy

a —> BOOL(IF),
{a Abi} test (IF); ACi{B} (i=1..n)

{a} 12 (O by ac; end {8}
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R4a. Regula czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji

a — BOOL (TH)
{a A by} test (TH); wait (t)jcMyzac; {B} (1=1..n),
{a} test (TH); later (t); nosyn; AC {ﬂ}
{o}th t wt [ by30M; —AC, 1t AC end {B}
i=1.nn
Zatem schemat systemu PSs dowodzenia silnej poprawnoéci progra-
méw bedzie sklada¢ sig¢ ze zbioru aksjomatéw A1-A6 oraz zbioru regul R1,
R2a, R3, R4a, R6-R8.
Dowodzenie siabej i silnej poprawnosci programéw w jezyku RTCSP
nie wnosi, jak wida¢, nowych probleméw w stosunku do dowodzenia odpo-
wiednich wiasno$ci dla programéw sekwencyjnych.

4.6, Uwagi w dowodzeniu poprawnobSci calkowitej

Program silnie poprawny, ktérego obliczenia nie blokujg sie, jest
programem caltkowicie poprawnym. Zgodnie z twierdzeniem 3.2, obliczenia
programu W jezyku RICSP nie blokujg sig¢, a zatem program silnie popraw-
ny Jjest jednocze$nie programem calkowicie porrawnym. Nie ma wiec konie-
cznosci rozbudowy systemu dowodzenia PSS. Warto natomiast rozwazy¢
konsekwenc je modyfikacji uwarunkowanej czasowo instrukcji komunikacji,
rolegajgcej na wprowadzeniu nieograniczonego oczekiwania na zsynchroni-
zowanie si¢ proceséw. Po przyjeciu, ze do zbioru liczb caikowitych dolg-
cza si¢ nowy element infinite (nieskoiczony) i dopuszcza sig nastepujace
Jego uzycie

th infinite wt i—1g.n biacmi-——>ACi it ACO end

- czyli
th infinite wt 1_1[] by §CMy —AC; end.
=1..n

gdyz alternatywa ACO nie bedzie nigdy realizowana, powstaje mozli-
wosé wystepowania blokad podczas obliczen. Istnienie blokady bedzie cha-
rakteryzowaé si¢ tym, Ze wystapi co najuniej jeden proces oczekujgcy na
komunikacje¢, pozostate procesy zakonczg swoje dzialanie.

Analiza mozliwoSci powstania blokad dla jezyka CSP byia prowadzona
przez Apta [8] oraz Levina [141], [142). Idea analizy zostata w obu
przypadkach zaczerpnieta z pracy Owickiej [171] i polega na znalezieniu
zbioru potencjalnie mozliwych konfiguracji programu, w ktérych nastepu-
Je oczekiwanie proceséw na zsynchronizowanie si¢ 2z innymi procesami. Wy-
kazanie, ze program nie zablokuje si¢ polega na pokazaniu, e konfigura-
cje takie nie mogg powstaé albo tez, Ze w przypadku ich powstania ist-
nieje mozliwo$¢ posteru obliczen, tzn. ze istnieje co najmniej para syn-
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chronizujqcych sig proceséw., Istotne jest to, ze wykazanie mozliwo8ci
powstania lub braku blokady Jest odnoszone do zbudowanego juz dowodu
czeSciowej poprawnosci programu.

Latwo zauwazyé, ze (w przypadku jezyka RTCSP) fakt, 1% dana instru-
kcja czasowo uwarunkowanej komunikacji nie bedzie mogta zostaé zsynchro-
nizowana przed uptywem czasu przeterminowania z innym procesem opisuje
asercja timeout (TH). Zatem jezeli timeout (TH) nie jest asercjg toz-
samoSciowo falszywg, to oznacza - przy zalozeniu, Ze czas przeterminows-
nia w instrukcji TH jest nieograniczony - i1z istnieje mozliwos$é pow-
stania blokady.

5. NIESPRZECZNOSC SCHEMATU SYSTEMU DOWODZENIA
POPRAWNOSCI CZESCIOWEJ

Niesprzecznosé jest podstawowg cechq, ktérg powinien si@ charakte-
ryzowaé¢ kazdy system dowodzenia poprawnoéci programéw. Niesprzecznosé
schematu systemu dowodzenia poprawncsci czeSciowej programéw PS_  ozna-
cza, ze dowolna specyfikacja &®, ktéra jest twierdzeniem w PSP, tzn.
ma dowdd w Psp, Jest prawdziwa w ustalonej interpretacji J, czyli:
Jjezeli

=
'P_Sp@' to J ¢c

Aby dowiesé niesprzecznoSci schematu systemu dowodzenia, wystarczy
pokazaé, ze kaidy aksjomat jest prawdziwy w ustalonej interpretacji J
oraz e kazda reguta dowodzenia jest niesprzeczna, tzn. dla przesianek
prawdziwych w interpretacji J wynika prawdziwosé¢ wniosku w interpreta-
cji J.

Bezposrednie, wykorzystanie powyzszego stwierdzenia przy dowodzeniu
niesprzecznosci schematu systemu PS_  nie jest mozliwe, gdyz regula zilo-
2enia rownoleglego R7 Jjest w istocie metareguitg, a aksjomat dla instru-
kcji komunikacji A6 moze by¢é uzyty tylko w tych dowodach sekwencyjnych,
ktére sgq przestankami reguly R7. Naleiy bowiem zauwazyé, e nie mozna
wyigcznie na podstawie aksjomatu A6 sensownie przypisywaé jakiegokol-
wiek znaczenia instrukcjom komunikacji. Aby pokonaé te trudnosci, zosta-
nie wykorzystany zabieg, zaproponowany przez Apta [12], polegajacy na
transformacji schematu sjbtemu PS_ w pewien rdownowazny system Psk.
Transformacja polega na zastapieniu aksjomatu A6 i metareguty R7 jedng
nowq reguig R7*. Zatem mozna bezposrednio sprawdzié prawdziwosé¢ i nie-
sprzecznosé wszystkich aksjomatéw i regut schematu systemu dowodzenia
PSp, oprécz A6 oraz R7.
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Lemat 5.1

W schemacie systemu dowodzenia PS_ aksjomaty A1-AS5 sg prawdziwe,

a reguty R1-R6 sg niesprzeczne w dowolnej interpretacji J.
]

Dowdd

Dowéd jest przedstawiony w zatgczniku.

Wprowadzenie nowej reguly R7* poprzedza lemat, ktéry ustala wilas-
nosci asercji bedgcych elementami dowodu sekwencyjnego.

Lemat 5.2
Niech J bedzie ustalong interpretacje, PC procesem skladowym
programu. Specyfikacja {:x}PC {B} ma dow6éd sekwencyjny w schemacie sy-
stemu PSp wtedy 1 tylko wtedy, gdy dla kazdej instrukcji skladowej AC
procesu PC 1istniejgq asercje pre (AC), post (AC) takie, Ze w inter-
pretacji J s§ prawdziwe nastepujace formuty:
1.a — pre (FC), post (PFC) —> B.
2, Jezeli AC = skip, to
pre (AC) —> post (AC).
3. Jezeli AC = abort, to
post (AC) —> true.
4, Jezeli AC = x:=e, to
pre (AC) = (Vt)(ASSe[’c/dur] —>post (AC) [e/x,t+t/1]).
5. Jezeli AC = rcl x, to
pre (AC) —> post (AC) [t/x].
6, Jezeli AC = AC13AC2, to
pre (AC) — pre (aAC1),
post (AC1) —> pre(AC2),
post (AC2) —> post (AC).

7. Jezeli AC Jjest pomocniczg instrukcjga test, wait 1lub later,

to:

pre (AC) =™ (Vt)(DAC[t/durJ — post (AC) [x +t/x]),

gdzie DAC stanowi predykat opisujgcy czas realizacji instrukcji AC.

8. Jezeli AC = if O bi—> ACi end, to
i=1,..n

pre (AC) A by —> pre (test AC; ACy) (i=1..n)

9. Jezeli AC = do i=1[;].n by —=AC; end, to

pre (AC) A b, — pre (test AC; ACy) (i=1..n),



post (test (AC)j Aci)_—_> pre (AC) (i=1..n),

pre (AC) A TBOOL (AC) =
(V‘t)(TESTAc[t/dur] —> post (AC) [t+t/%]).

10, Jezeli AC = th v wt 0 bysCMy—=AC; 1t AC, end, to

i=1oon
pre (AC) A b; — pre (test (AC); wait (v); CM, 3AC,) (i=1..n),
post (test (AC); wait (v);CHI;Aci) —> post (AC) (i=1..n),

pre (AC) A BOOL (AC) —> pre (test (AC); later (v); nos n;ACy),

post (test (AC); later (v); noszn;ACo) —> post (AC).
]
Dowdd
Dowoéd jest przedstawiony w zalgczniku.

Definicja 5.1 Niech dla danego dowodu sekwencyjnego {ai} PC; {By}s
SC({ai} PCi {81}) oznacza gzbiér wszystkich asercji, ktére spetniajg wa-
runki 1-10 lematu 5.2 (i=1..n). Dalej niech FC({ay} FC; {B;}, i=1..n)
oznacza zbiér warunkéw zgodnosSci dla dowodéw sekwencyjnych {ai} PCi{B 1}
(i=1..n). Zmodyfikowana regula zlozenia réwnoleglego R?* ma postaé

SC({ag} PCy {B4}) (i+1..n), PC({u;} PC; {B,}, 1i=1..n)

{(;1 A o /\u'ni 1=1|.|.n PCi{ﬁ,l Aeoo /\Bn} n

Schemat systemu dowodzenia PSP ztozony z aksjomatdéw A1-A6 i re-
gut R1-R7 oraz systemu PS* zlozony z aksjomatéw A1-A5 i regul R1-R6,
R7* 8q réwnowazne. Specyfikacja @ ma dowéd w schemacie systemu PS
wtedy 1 tylko wtedy, gdy ® wma dowdéd w systemie PSS. Twierdzenie to
latwo dowied¢ z lematu 5.2, Dlatego w dalszym ciggu zamiast dowodzié
niesprzecznoSci schematu systemu PS_ wystarczy dowiesé niesprzeczno-
Sci systemu PS¥, co w tym miejscu oznacza konieczno&é¢ pokazania nie-
sprzecznoéci reguty R7*.

W kolejnym lemacie bedq wykorzystywane dwie pomocnicze konstrukeje
after i before. Niech AC’ bedzie instrukcjg skladowa w procesie FC =
= PD;AC. Nieformalnie konstrukcja after (AC’, AC) oznacza te czesé
procesu FPC, ktéra moze byé wykonana po zrealizowaniu instrukcji AC”.
Natomiast before (AC’, AC) oznacza t@ czesé procesu FC, ktéra pozo-
staje do wykonania bezposrednio przed wykonaniem AC’. Zatem
before (AC’, AC) = AC’; after (AC’, AC). Formalnie konstrukcje te defi-
niowane sg indukcyjnie ze wzgledu na strukture procesu.

Definicja 5.2 Niech PC = PDj AC, wtedy
1. after (AC,AC) = skip



2. Jezeli AC = if a by — AC; end oraz
a) AC’ = test (AC), to
after (AC°,AC) = AC; (i=1..n),
b) AC® jest instrukcjg skadowg pewnej instrukeji ACi, to

after (AC’,AC) = after (AC’,AC;).
3, Jezell AC = do g by— AC; end oraz
0 1=1.on
a) AC" = test (AC), to

after (AC’,AC) = AC,{34C  (i=1..n)

lub
after (AC’,AC) = skip
b) AC’ jest instrukcja skiadowg pewnej instruke ji ACi, to
after (AC’,AC) = after (AC’,AC )jAC.
4, Jezeli AC = th v wt i=1g.n by jCM; —— AC,; 1t AC, end oraz
a) AC’ = gest (AC), to
after (AC",AC) = wait (v)j CM;; AC; (i=1..n)
lub

ter (AC’,AC) = later (v)j mosyn; ACy,
b) AC" = wait (v), to
after (AC’,AC) = CM,;AC; (i=1..n),
c) AC" = later (v), to

after (AC’,AC) = nosynm; AC,,
d) ac’ = cM;, (i=1..n), to

after (AC’,AC) = AC,,
e) AC' = nosyn, to
after (AC’,AC) = AC,,
£) AC° jest instrukcjs skiadowg w ACy (i=0..n), to
after (AC”,AC) = after (AC’,AC,).
5. Jezeli AC = AC13AC2 oraz
a) AC’ jest instrukcja sktadowa w AC1, to
after (AC”,AC) = after (AC’, AC1; AC2),



©) AC® jest instrukcjg skladows w AC2, to

after (AC",AC) = after (AC”,AC2), .
Temat 5.3
Niech hglob = L hloci bedzie historig oddzialywan taka, ze
i=l.ed
hglob —_
< AC,, 8, ¢ —+( . KC,, §, C)p.
tmalln 71 2 ETRTURSC A ?

Ponadto niech dla asercji poczgtkowych & (i=71..n) zachodzi
tJ(dﬁ Nese Na n)(s).

1. Jezeli AC; jest takie, ze dla pewnej instrukcji AC*, beda-
cej skladowg w AC1 zachod zi

AC; = before (AC”,AC),
to dla asercji pre (AC°) zachodzi
EJ pre (AC’)(3).
2. Jezsli IEi jest takie, 2e dla pewnej instrukcji AC', bedagcej
skXadowq w AC, zachodzi ‘
ZEi = after (AC',ACi),
to dla asercji post (AC’) zachodzi
’:J post (AC")(S). |
Dowdd
Dowéd jest przedstawiony w zatgczniku,

BezposSrednio z przedstawionegoe lematu wynika, 2e regula R7* Jest
niesprzeczna. Istotnie, jezeli

Fidy A eeo Na)(s).
to zgodnie z lematem
F; post (AC,)(8)  (i=1..n),
gdyz after (Aci,Aci) = skip. Poniewaz formuty
post (AC;) —> By (i=1..n)
8§ przesiankaml reguty R?*, prawdziwymi w interpretacji J, =zatem
BBy A eee ABL(E),

a stgd
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co oznacza niesprzecznos¢ reguly. W ten sposéb pokazano twierdzenie.

Twierdzenie 5.1

Schemat systemu ng dowodzenia poprawnoéci czesciowej jest nie-
sprzeczny. B

6. ZUPELNOSC SCHEMATU SYSTEMU DOWODZENIA
POPRAWNOSCI CZESCIOWEJ

Zgodnie z rozwaZaniami z podrozdz. 4.2, zupelnosé schematu systemu
dowodzenia jest rozumiana w sensie relatywnej zupeilnoéci Cooka. Zupel-
nos¢ oznacza, %e jezeli dowolna specyfikacja ® jest prawdziwa w inter.
pretacji J, to specyfikacja ta jest twierdzeniem w PSP' czyli: je~
zeli l:Jé, to g ®. Okazuje si¢ jednak, %e = w odrdznieniu od nie-
sprzecznosci - schemat systemu PSP nie jest zupeiny dla dowolnej in-
terpretacji J. Okreélenie klasy interpretacji, dla ktérej system Psp
Jest zupelny, wymaga wprowadzenia dodatkowych pojeé [12]. Niech

spy p(®sFR) = Asen, [FR] ((ad;),

WPJ’p(PRo B)

{s | Asen; [FR] (s) < (B)5}.

Latwo zauwazyé, Ze zbiory te, nazywane zbiorem najsilniejszych warunkéw
koAcowych i najstabszych warunkéw poczatkowych, speiniajq nastepujagce
réwnowazno$ci

Fyplal B {8} = 01y cwp; _(FR,8) >sp; (a,R).

Definicja 6.1 Jgzyk asercji ASSERT jest wyrazalny wzgledem inter-
pretacji J, Jezyka programowania RTCSP i Srodowiska wykonawczego ENV,
Jezeli dla dowolnej asercji a i programu PR istnieje taka asercja
B € ASSERT, ze

[BJJ = SPJ'p(asPR)-

Jezeli interpretacja J jest taka, ze jezyk ASSERT Jjest wyrazalny
wzgledem J, RTCSP oraz ENV, to bedzie to zapisywane w postaci

J € Ex (ASSERT, RICSP, ENV), .

Nalezy zatem pokazaé, Ze schemat systemu PSp jest relatywnie zu-
reiny w klasie interpretacji wyrazalnych.
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Dla przejrzystoéci rozwazan dowdéd relatywnej zupelnosSci schematu
systemu PS_ wygodnie bedzie podzielié¢ na dwie czesci: pierwsza pokazu
je relatywng zupelno$é sekwencyjnej czesci schematu (dowodzenie wlasno-
Sci proceséw nie zawierajgcych instrukc ji komunikacji), druga - réwnole-
giej czes8ci schematu.

Lemat 6.1

Schemat systemu dowodzenia czgSciowej poprawnosci sktadowych se-
kwencyjnych rrograméw w jezyku RTCST (procesy bez instrukcji komunika-
cji), zlozony z aksjomatow A1-A5 oraz regui wnioskowania R1-R3, RS, R6,
Jest relatywnie zupeilny dla dowolnej interpretacji

J € Ex (ASSERT, RICSP, ENV), -
Dowdd

Dowéd jest przedstawiony w zalgczniku,

Dowod zupelnoéci schematu systemu PS_ ma polegaé na pokazaniu,
se jezeli tﬁj{a}IR {8}, to a} PR {B}. Krokiem wstepnym do takie
go dowodu bedzie pokazanie, ze §sgeli h a* FR {B} to

IR {ﬁ}, gizie a* jest pewng modyfikach asercji a. Zmodyfi-
Psgna asercja a* ma postaé

’ - —
a* iksy = xy /\.../\iksN_xN/\a/\
chiy = X4 A oo Ach51=xn Atau =%, A... Atau =

gdzie {Xyy soey Xy) = FV (FR), Xqy eeesXy OT8Z Tqy eeeyT, 58
ziennymi pomocniczymi historycznymi i czasowymi w procesach skiadowych
programu FR = 1_19. PC;, natomiast iksq, ooy 1lksy, chi1. ey chin
tawy, «ooy taun sg nowo wprowadzonymi zmiennymi, rdéznymi od zmiennych
wymienionych poprzednio.

Latwo zauwazy¢, ze jezeli F; {a}FR {8}, to takze t:J{a‘} R {8},
gdyt a*=>a. Jezeli pokaze sig tpg {a*} PR{B}, to stad, na podsta-
wie reguly zastqpienia R6, wynika, 2ze E@p{a} R {8}, a zatem otrzyma
sie dowod zupelnosci.

Definicja 6.,2. Niech AC bedzie dowolna instrukcjg sktadowg proce:
su PC, w programie FR = 1 PC.., Dla takich instrukcji AC defi-
J i= ooll i
niuje sig¢ asercje pre (AC) oraz post (AC) w sposdb nastgpujacy:
F; pre (AC)(s) &=
(3s°,8” € Astates )(Jc’,c” € Clocks)( 3 41l | hloey)
(=;a*(s”) A PROP (s”,c”) A

hloci

G, Forgsleet ITE——ad

] PCI,S",C'>/\
i=1...n

_1..
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FROP (s » ’ /\S"] FV(EJ) u {td'xj} = BIFV(ICJ)U{T;]’XJ} N

a(xj) = hlocy Apc; = before (AC,PCJ)).

m

7 post (AC)(s) ——

(3s’,8°" € Astates)(Jc’,c” € Clocks)(3 hlocy)

1=1|.'.n
(Fya*(s”) A PROP (8°,c”)A
1] hloci

L4 L4 i=1-.n ”» L4
<i=1..n FC1e8790 £l ToarS 0S 2

FROP (8% A%y (re ) b {0 xg} = 21EVCRO)) U fr gyl

s(xd) = hlocy AFC{® = after (Ac,ch)). ]

Asercje pre(AC) oraz bost (AC) sg dobrze zdefiniowane, to zna-
czy, 2¢ sg one elementami jezyka ASSERT i sg wyrazalne wzgledem inter-
pretacji J. Aby przekonaé sie o tym, mozna przeprowadzié nastgpujgce
rozwazania. Niech

BR= alln T
bedzie ustalonym programem. Zbiér instrukcji skladowych AC dla dowol-
nego procesu PCi (i=1..n) jest skonczony. Skonczony jest zatem réw-
niez zbiér FRS, ktérego elementami sgq i=1U.n PC&, gdzie PC& Jjest
réwne after (AC,PC.) 1lub before (AC,PCj) dla pewnej instrukcji skia.
dowej AC w ustalonym procesie FC..

Wystarczy zauwazy¢, ze wyzej zdefiniowane asercje pre (AC),
post (AC), gdzie AC jest skladowg instrukcjg w wybranym procesie PCJ,
sg réwnowazne nastepujacym definicjom

re A0O); <= U  spg (" BR),
PR €FRS,

t (AC = U
EPOB ( ﬂ J R

*
EPRSa SPJ’p( a’yFR),

gdzie FRS, = {PR € FRS| IR = S PCy A PCJ = before (AC,PCy }s
i=1..n
PRS, = {PR €FRS| IR = | FC] ARC] = after (Ac,ch)}.

8 i=1..n J
Poniewaz a € ASSERT, wiec réwniez a* € ASSERT na mocy przyje¢tych za.
tozen, ze jezyk ASSERT zawiera rachunek kwantyfikatoréw i arytmetyke
liczb catkowitych. Z definicji 6.1, wynika, Ze dla FR € PRSa U FRSy
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istniejg asercje wyrazajgce zbiory spJ'p(a*.PR), a stgd takze skoliczo-
ne sumy takich zbioréw.

Nalezy teraz pokazaé, ze tak zdefiniowane asercje pre 1 post
mogg by¢ przestankami reguty R7*. Sprawdzenie, %e spelniajg one warunki
1-10 lematu 5.2 jest proste, dlatego zostaje tu pominiete, natomiast
trudniejsze jest sprawdzenie, ze spelniajg one warunek skojarzenia (de-
finicja 4.4) oraz warunek przeterminowania (definicja 4.5). Jezeli poka-
ze sie, ze asercje okreSlone w definicji 6.2 moga by¢é przestankami regu-
ty R7*, bedzie to oznaczaé, ze istnieje dowdd

', a* {FR} {8},

co na mocy poprzednich ustalef zakoAczy dowdd zupelnosci schematu syste-

PS_.
mu D

Definicja 6.,3. Niech s bedzie stanem w programie FR = . I
natomiast ACi niech bedzie instrukcjq sktadowg procesu FC alé'ieA,
gdzie A Jjest pewnym niepustym podzbiorem zbioru {’l, coey n?. Zbibér

instrukcji {AC1|1 € A} nazywa si¢ s-osiggalny, gdy (3s°,s” € Astates)
(3e’,¢” € Clocks) (3 || hlocy)

(l:Ja*(s') A FROP (s8°,c”)
1 hloci

<i=’| '.l.n PCi,s',c'> 1_=!L'_B'.____,_ *<i-_-’||.|.n P(l;,a",c" >/\

(PCI = AC; dla 1 €4) A PROP(8”",c™) A

snl FV(ECy) v {rj,xd} = SIFV(Pci)U{-; } dla i€A4).

chi
Lemat 6.2

Jezeli pojedyncza instrukcja ACi, dla i€ A, Jjest s-osiggalna,
to zbiér “fastrukcji {ACi| ie A} Jjest réwniez s-osiggalny.
Dowéd

Dow6éd jest przedstawiony w zaigczniku.
Lemat 6.3

Asercje pre 1 post wprowadzone przez definicje 6.2 speilniaja
warunek skojarzenia okreélony przez definicje 4.4.

Dowéd

Dowéd jest przedstawiony w zalgczniku,
Lemat 6.4

Asercje pre 1 post, wprowadzone przez definicje 6.2, spelniajg

warunek przeterminowania okreslony definicjg 4.5. .
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Dowdd
Dow6éd jest przedstawiony w zalgczniku.

Z dotychczasowych rozwazah wynika, 2e dla dowolnej sktadowej AC
w procesie PCi (i=1..n) asercje pre i post, wprowadzone w defini-
cji 4.2, sg takie, ze

':J {pre (AC)} AC {post (AC)},

przy czym AC Jjest instrukcjg rézng od instrukcji komunikacji oraz od
pustej instrukcji komunikacji. Natomiast dla instrukcji komunikacji sa
speinione warunki zgodnosci (definicje 4.4 i 4.5). Ponadto

a* =™ «a

oraz po przyjeciu zaltozenia, Ze ':J {a} PCi{p},

1
i=1..n
(post (PCq) A ... Apost (Fc)) = 8.
Zbidér asercji pre 1 post, speiniajgc warunki lematu 6.1 oraz warun-

ki zgodnoici, stanowi zbiér asercji wymaganych w systemie PSE do udo-
wodnienia czeSciowej poprawnosci programu I PCi, czyli

i=1.-n
* {a FC, 87
ﬁﬁp t }1=1U.n Lo}
Stgd wynika twierdzenie.

Twierdzenie 6.1
Schemat systemu PS_ dowodzenia poprawnofci czeSciowej programéw

Jjest relatywnie zupeiny dla interpretacji J € Ex(ASSERT,RTCSP,ENV),
]

7. POPRAWNOSE CZESCIOWA PRZYKIADOWEGO PROGRAMU

2.1. Przyktadowy program

Przykladowy program rozwazany w niniejszym rozdziale mozna uwazaé
za odmiang¢ klasycznego zadania producenta i konsumenta. Sktada sig on
z dwoéch proceséw, z ktérych jeden jest nadawcg pewnych komunikatéw, dru-
g1 za8 ich odbiorcqg. Tresé programu przedstawia ponizszy tekst.

P1 :tNAD;
1nd:=03stopl:=false;
do T stopl Alnd<n-——
prod(x);nadl:=false;l:=0}
do Tnadl A11<2 —
through 5 wait
true;P, |0DB(x) — nad1:=true;1lnd:=1nd+1
later
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11:=114+1
end
end;
if 11=2 —stop1:=false
0 1142 —0db1 :=false;k1:=0;
do 7 odb1 A K1<2 —
through 5 wait
truejP, ?NAD( ) — odt1:=true
later
K1:=k1+1
end
end;
if Kk1=2 —stop1:=true
0 k142 —skip
end
end
end

1l
Py3 sODB;
. lod:=0O3stop2:=false;
do 1 stop2 —
odb2:=falsej 12: =03
do Todb2 A 12<3—
through 5 wait
truejP, 70DB(y) — odb2:=true
later
12::=1241
end
end;
if 12=3 — stop2i=true
0 1243 —~ nad2:=false3k2:=0O3kons(y);
do Tnad2 AR2<2 —
through 5 wait
true;P.‘lNAD( ) —nad2:=truejlod:=1od+1
later
k2:=k24+1
end;
if k2=3 ——stop2s=true
k2#£3 —skip
end
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W tekScie procesu Pﬁ wystepuje wywolanie procedury prod (x), a
w tekScie P, - procedury kons (y). O procedurze prod (x) zaklada
sie, 2e jedynym efektem jej wywolania jest wygenerowanie pewnej warto-
ici calkowitoliczbowej 1 podstawienie pod zmienng x, natomiast o pro-
cedurze kons (y) =zaklada sig, ze w pewien sposéb konsumuje wartosé y,
nie modyfikujgc przy tym wartosci zmiennych wystepujgcych w procesie.
0 obu tych procedurach zaklada sig¢, Ze czas ich wykonania jest niedeter.
ministyczny - taki sam jak dla instrukcji podstawienia. Procesy wymie-
niaja migdzy sobg dwa rodzaje komunikatéw: jeden - to liczby calkowite
wysylane z PH, poprzez port ODB, do konsumpcji w P, drugi - to
komunikaty puste, odbierane w IH, poprzez port NAD, i stanowigce po-
twierdzenie przez Ib o skonsumowaniu ostatnio otrzymanej liczby catko
witej.

Srodowisko wykonawcze programu definiuje nastepujacy zbiér predyka-
tows

ASSy (dur) <=1 <dur <2,
TEST;p (dur)<¢—> dur=0,
TEST,, (dur)<¢—> dur=0,
TES’I‘TH (dur) &= dur=0,
SEND, (dur)¢—>dur=2.

Ze wzgledu na dalsze potrzeby wprowadza sig@ nastgpujace oznaczenia
pomocnicze. Jezeli X Jest zmienng historyczng, to len (x) oznacza
dtugosé historii x, natomiast lencomm(x) oznacza dtugosé podhisto-
rii x sktadajacq si¢ ze wszystkich oddzialywahA A takich, ZQ‘i»type=
= comm, Jezeli 1len (x) > O, to przez 1last (x) bedzie oznaczany
ostatni element historii x; podobnie jezeli lencomm(x) >0, to
lastcommﬁ ) Dbedzie oznaczaé ostatnie oddziatywanie A w historii y
takie, %e A etype = comm.

W dowodzie procesu P, bedg wykorzystane nastepujgce predykaty

1
PM(a,b) &= lencomm(x,l) >0 =
lastcom(x1)°time+a <Yy < lastcom(x1)-time+b,

T01(a,b) <=1last (x,)etype=nosyn A a < last (x,)-time < Db,
NN(i,Jj,k)& Tnadl Alnd=1i A 1 stop1 Al1=}J Alen, .- (x,)=k,
NA(i,j,k)¢&> nad1 Alnd=i A Tstop1Al1=j Alen, . (xq)=k,
NO(1,J,k)¢<> Todb Alnd=i A Tstop Akl=j Alen, . (x,)=k,

ND(1,J,k)¢=> odb Alnd=i A Tlstop Akl=] Alen, . (x,)=k,
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gdzie T4 Xq 88 zmiennymi pomocniczymi w procesie P1' Natomiast w

dowodzie procesu P, wystepowaé bedq predykaty:
Pr2(a,b)&—>len (x;) >0=
last

comm

2)etime+a < T, < last (12)-time+b,

_ comm(x comm
T02(a,b) &—last (-12 )+type=nosyn Aa < last (xa)-time <b,
00(i,J,k) <= Todb2 Alcd=i A 1 stop2 A12=} Nlen, . (x,)=k,
OD(1,3,k) <> 0db2 Nlod=1 A Tstop2 A12=§ Alencom(x2)=k,
ON(i,J,k) &= 7 nad2 Alod=1 A 1 stop Ak2=j Alen, .. (x)=k,
OA(1i,j,k) & nad Alod=i A Tstop Ak2=j Alen, .- (x5)=k,

gdzie Toy Xp S8 zniennymi pomocniczymi w procesie P2.

Pokazemy, Ze dowody sekwencyjne
{(11=0 A len (x,l) =O}
P1:: eee tresé jak wyzej ...

{lnd:n A lstop Alen, .n(x4)=2u /\m(i.‘*)}

{rzxo Alen (xp) =0}
P2:= eee tresé jak wyzej e.e
{lod=m A stop A Pr2(27,34)}

8§ zgodne ze soby, a zatem ze caly program jest czeSciowo poprawny
wzgledem specyfikacji

{T1=t2} P":: sce ” Pa:: eece {lod=lnd}

Skomentowany tekst procesu P,I przedstawia si¢ nastepujaco:
Py {t1=0 Alen (x,)=0]
Ind:=038top1:=false;
{1nd=0 AT stop1 A2 <7, <4 Alen (x)=0 V
(31)(0 <i<m Alnd=iAlstop Alen, . (x4)=2i APM (3,4))}
do 1stop1 Alnd<m ——
{1na=0 Alstop A2 <, <4 Alen (x,)=0 V
(31)(0<i<m Alnd=i Alstop Alen, .- (x,)=21 APT(3,4))}
prod (x)jnadl:=false;l1:=03
{NN(0,0,0) A5 < <10 Alen (x)=0- V
(31)(0<i<m ANN(i,0,21) AP (6,10))V
(33)(0<3<1 ANA(1,],1) AP (4,6)) V
(31)(1 <i<m ANA(i,0,2i=1) APT(4,6))}
do Tnad1 A11<2 —

comm



{NN(0,0,0) A 5<%, <10 Alen (x4)=0 V
(31)(0 <i<um ANN(4,0,21) A P (6,10)}
through 5 wait
{M(0,0,0) A5 <%, <15 Alen (x,)=0V
(31)(0<i<mANN(i,0,21) API(6,15))}
P210DB(x) —

{NN(0,0,1) APM(2,2)V
(31)(0 <i<m ANN(1,0,2i+1) APM(2,2))}
‘nad1:=true;lnd:=1nd+1;

{33)(0<3<1 ANA(1,3,1) APPI(4,6)) V
(34)(0<1 <m ANA(i+1,0,2i+1) A PM(4,6))}
later:

{¥n(0,0,0) A11 <t,<16 Alen (x,)=0
(31)(0 <i<m ANN(1,0,2i) APM(12,16))}
nosynij
{falae}
11:=11+13

fals
2&4{8 e}

{(33)(0< 3 <1 ANA(1,3,1) APTI(4,6)) V
(31)(0 <i <m ANA(i+1,0,2i+1) AP (4,6))}
end;
{(33)(0 <3 <1ANA(1,3,1) APP1(4,6)) V
(31)(1 <1 gm ANA(1,0,21-1) APM(4,6))}
if 11=2 — stopl:=false
{false}
0 1142 ——o0db1:=false;k1:=0
{(31)(1<i<m ANO(1,0,2i-1) A PM(6,10))V
(31)(1<1<m AND(1,0,21) APM(3,4))}
do 7odbl Ak1<2 ——
{(31)(1 <1 <m ANO(1,0,21-1) A PM(6,10))}
through 5 wait
{31)(1<1<m ANO(1,0,21-1) A PT(6,15))}
P, ?NAD( )
{(31)(1 €1 <m ANO(4,0,21) APTM(2,2))}
odb1:=true;
{(31)(1 <1 <m AND(4,0,21) APMI(3,4))}
later
{31)(1 <1 <mANO(1,0,21-1) APM(12,16))}
nosynej
{talse}
kK1:=k14+1

292
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{tralse}
end;
{(31)(1 <i<m AND(1,0,21) APM(3,4))}
end;
{31)(1<1<m AND(1,0,21) APT(3,4))}
if k1=2 — stopli=true;
{false}
Ok142 —skip
{@i)(1 <1 <m AND(1,0,21) APM(3,4))}
end
{(31)(1 <1 <um AND(1,0,21) APT(3,4})}
end
{(31)(1 <1 <m AND(1,0,21) APM(3,4))}
end

{1nd=m A Istop Alen (x4)=2m APM(3,4)}

comm

Skomentowany tekst procesu P2 przedstawla si¢ nastepujgco:

Py23 {7,20 A len (x,)=0}
lod:=O%stop2:=false;
{104=0 ATstop2 A2<T,<4 Alen (xp) =0V
(31)(0 <i <m Alod=i Alstop2 APT2(3,4))V
lod=m Astop2 APT2(27,34)}
do 7] stop2 —
{10d=0 AT stop2 N2 <T,<4 Alen (xp) =OV
(31)(0<i <m Alod=i A7l stop2 APT2(3,4))}
odb2:=false;12:=0;
{00(0,0,0) A4 <1, <B Alen (xp) =0V
00(0,1,0) A11 €T, <12 AT02(10,10) Alen, . (x5) =0V
(31)(0<1i<mA00(1,0,21) API2(5,8)) V
(33)(0 <3 <3 A00(m, j,2m) APT2(5+73,8+83))V
0D(0,0,1) A PI2(3,4)V
0D(0,1,1) APT2(3,4)V
(31)(0 <i<m AOD(1,0,21) A PT2(3,4))}
do Tlodb2 AM2<3 —
{00(0,0,0) A4 <7,<8 Alen (x) =0V
00(0,1,0) A11<T5 €12 ATO2(10,10) Alen, . (y,) =0V
(31)(0 <i<m A0O(1,0,21) APT2(5,8))V
(33)(0 <J <3 NOO(m, §,2m) APT2(5+73,8+85))}
through 5 wait
{00(0,0,0) A4 <T, €13 Alen (xp) OV
00(0,1,0) AM1< T,€ 17 ATO2(10,10) Alen, . (x5) =0V
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(31)(0<i<mA00(i,0,21i) APT2(5,13)) V
(33)(0<J <3 A0OO(m, §,2m) APT2(5+7],8+8]))}
P, ?0DB(y) —
{00(0,0,1) APT2(2,2) V
00(0,1,1) APT2(2,2) V
(31)(0<1i<m A00(1,0,2141) A PT2(2,2))}
odb2:=true;
{0D(0,0,1) APT2(3,4)V
0D(0,1,1) APT2(3,4) V
(31)(0<1i<mAOD(1,0,21+1) APT2(3,4))}
later ‘
{00(0,0,0) A10<¥, < 14 Alen (X,) =0V
00(0,1,0) AM7< T, €18 AT02(10,10) Alen, o (X5) =0V
(3i1)(0<1<m A00(1,0,21) APT2(11,14)) V
(33)(0 €J <3 A0O(m, §,2m) A PT2(11+47,14+83))}
nosyn3;
{00(0,0,0) AT ;=10 ATO2(10,10) Alen, - (Xp) =OV
(33)(0 <3 <3 A00(m, J,2m) APT2(11+7],1448]))}
12:=124+1
{00(0,1,0) A11 <7, <12 ATG2(10,10) Alen, .
(33)(1< <3 A0O(m, §,2m) APT2(5+73,8+87))}
end
{00(0,1,0) A11< 7, <12 A T02(10,10) Alen
0D(0,0,1) APT2(3,4)V
0D(0,1,1) APT2(3,4)V
(31)(0<i<m AOD(i,0,2i+1) APT2(3,4)) V
(33)(1 <3 <3 A0O(m, j,2m) APT2(5+7J,8+83))}
end
{00(m,3,2m) A PT2(26,32) V
0D(0,0,1) APT2(3,4)V
0D(0,1,1) APT2(3,4) V
(31)(0<1<m AOD(1,0,21+1) APT2(3,4))}
if 12=3 — stop2:=true
{Todb2 A lod=m Astop2 APT2(27,34)}
[J12#3 —-nad2:=false3k2:=03 kons(y);
{(31)(0<i<m AON(1,0,2i+1) A PT2(6,10)) V
(31)(0<i<m AOA(1,0,2i) A PT2(4,6))}
do T nad2 Nk2 <2 ——
{(31)(0 <1 <m AON(1,0,2i+1) APT2(6,10))}
through 5 wait
{(31)(0 <i <m AON(4i,0,2i+1) APT2(6,15))}
INAD( ) ——

(12) =0V

com(xz) =0V

By
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{31)(0<1<m AON(1,0,2142) APT2(2,2))}
nad2s=true; lod:=lod+1
{(31)(0<1<m AOA(141,0,2142) APT2(4,6))}
later
{(31)(0<1<m AON(1,0,21+1) APT2(12,16))}
nosynd;
{false}
k2 :=k2+1
{false}
end;
{31)(0<i<mAOA(1,0,21) A PT2(4,6)}
if k2=3 —=stop2:=true
{false}
0 x2#3 — skip
{31)(0<1<mAO0A(1,0,21) APT2(4,6))}
end
{(31)(0 <1 <m AOA(1,0,21) APT2(4,6))}
end
{odb2 Alod=m Astop2 A PT2(27,34)V
(31)(0<1i<m AOA(1,0,21) API2(4,6))}
end
{1od=u Astop2 APT2(27,34)}

Z.2. System dowodzenia

Zgodnie z rozwazaniami w podrozdz. 4.4 ustalenie systemu dowodzenia
polega na wyborze postaci asercji pmatch oraz tout. W ustaleniu sy-
stemu dowodzenia wykorzystuje si¢ istotngq cech¢ analizowanego przykiadu,
mianowicie to, 2e w kazdej czasowo uwarunkowanej instruke ji komunikacji
TH wystepuje tylko jedna instrukcja wejscia/wyjécia. Fakt ten znacznie
upraszcza postaé asercji pmatch. oraz tout.

Przyjmuje si¢ jeszcze jedno zatozenie upraszczajgce, ze odcinki
czasu przeterminowania - oznaczane przez vy =W procesie P1 sg jedna-
kowej diugosci.

Niech hi bedzie pewng historig lokalng w procesie I& (i=1..n),
i niech hi, n;’ bedq takimi historiami, ze

o x4
hi = hi n hi
oraz
comm

last (hy) = last (hy),

czyli wszystkie oddzialywania A nalezgce do hi' sqxtagse, ze
A.type = nosyn. Dla oddzialywania X € h;' niech [ai, b;] Dbedzie
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odcinkiem czasu przeterminowania odpowiadajacym zajsciu tego oddzialywa-
nia, tzn.

A
8
A
bi = A.timﬂ - 1.

]

A.time - vy - 1,

Definiuje si¢ dwie nastepujgce asercje pomocnicze.
Definicja 7.1. Méwi sig, ze dwie zgodne historie lokalne h1, by
nie kojarzg si¢ ze sobg koncami, co oznacza prawdziwosé asercji
nomatchtails (h,,hy),
wtedy 1 tylko wtedy, gdy
last (h;) = last (hé),
oraz dla dowolnego A, € h{' 1 dowolnego A, € by’

A A A A
2
[t o] o [a2 2] <0 .
Definicja 7.2, Méwi sig, 2e chwila t Jjest poza koficem historii
hy, co oznacza prawdziwosé asercji
offtail (hy, t),
wtedy i tylko wtedy, gdy
A A
tE |ay, bi]
dla dowolnego A€hy’,

Ostatecznie postaé asercji pmatching oraz tout wyznaczajq na-
stepujgce definicje.

Definicja 7.3. Jezeli instrukcje CM, cM s§ elementami proceséw
Byy B, to

pmatching (CM,E§)<:::>nomatchtails (x1,12) [ ]

Definicja 7.4, Dla instrukcji TH postaci

th v, try bjCM —- AC 1t AC, end

W procesie IH asercja tout TH Jjest prawdziwa dla danego stanu s
wtedy i tylko wtedy, gdy speiniony jest jeden z podanych nizej warunkéw:
1. E1b(s),

2. Eb(s) i nie istnieje syntaktycznie skojarzona instrukcja wejécia/
wyjscia cM taka, Ze

E match (CM,EE)(S) —> pre (nosyn)(s)



104

3. jezeli Fb(s) 1 istnieje CM taka, %e zachodzi implikacja w warun-
ku 2, to 1a_t_nie:je lancuch historii ch w procesie P, zawierajgcym in-
strukc j¢ CM

Fehaingggon cu, Bl B, (°2) (2)

takl, 2e dla kazdego elementu h tego lafcucha gzachodzi
E(nomatch (xq+h) Aba(CM,CH) [h/x2] )(8),

gdzie Chainmatch(cu,(m),Pa(ch) okre8la definicja 4.6, natomiast

ba(CM,CM) <> bef (CM,CM) V aft (CM,CM)
oraz
bef (CM,CM)e=>
@t > 0)(VE°) (1)-v, Vo=t -1< t°< T, v, 41 =
__pre (CH) [6°/7,] Nofgtail (11,1:')),
aft (CM,CM) <
(3t 3 0)(VE ) (g +t St S Tpavpet =

CM) ©]).
pre (W) [+/72]) .

Wprowadzone asercje pmatching oraz tout wyznaczajg niesprzecz-
ny system dowodzenia poprawnosSci czeéciowej programéw.Wynika to z twier-
dgenia.

Twierdzenie 7.1.
Zachodzg nastepujgce implikacje:

possmatching (cu,ﬁ) —> pmatching (cu,ﬁ)

dla dowolnych syntaktycznie skojarzonych instrukcji wejécia/wyjscia CM,
CM, oraz

timeout (TH) —> tout (TH)
dla dowolnej czasowo uwarunkowanej instrukcji komunikacji TH postaci

Qvglb;cu—»ACl_tAcogd_. .
Dowéd.

Ze wzgledu na ograniczenie przyjete na poczgtku tego podrozdziaiu
mozna przyjqé bez naruszenia ogbélnosci, ze program sklada si¢ z dwéch
proceséw P1, Pse

Zgodnie z okreSleniem wprowadzonym w punkcie 4.3.3 asercja
possmatching (CM,Ei) Jjest prawdziwa dla danego stanu s, gdy istnieje
obliczenie takie, ze CM,(T!i kojarzg si¢ dynamicznie w stanie s. Niech
h1, b, bedgq lokalnie obserwowalnymi historiami oddziatywahd towarzyszg-



105

cyni obliczeniu, ktére prowadzi do skojarzenia dynamicznego CM, oM

w stanie 8. Oddzialywania hﬂ, h2 sgq oczywiscie zgodne (w sensie de-
finicji 3.16), a dla kazdego oddzialywania A1 nalegcego do h1 oraz
HZ nalezgcego do h, takich, ze A1.type = A.type = nosyn zachodzg
warunki definicji 3.10, co oznacza, 2e zwigzane z nimi odcinki czaséw
przeterminowania sa rozlaczne. Wynika z tego, %e nomatchtaila(h1,h (=)
= tt, a poniewaz s(x1) = hy, s8(x,) = h,, zatem i pmatching(CM,CM)(s)
= tt.

Niech timeout (TH)(s) = tt dla instrukcji TH w procesie IH
oraz, oczywiscie, 8(11) < s(Tz). Zgodnie z okresSleniem w punkcie
4,3,3, oznacza to, %e istnieje obliczenie, reprezentowane przez lokalne
historie oddziaiywan h,, h, takie, ze s(x1) = by, 8(xp) = hy. Ponad-
to dla instrukcji TH w konfiguracji wyznaczonej przez potozenie stero-
wania w procesie P, bezpoSrednio przed instrukcjg nosyn, 2zas8 w pro-
cesie P, = bezposrednio przed pewng instrukcjgq rézng od instrukcji weg
Scie/wyjscie badi bezposrednio po ostatniej instrukcji tego procesu sg
spetnione warunki definicji 3.10.

Jezeli w stanie s warunek b Jjest falszywy, to zachodzi
tout (TH)(s) = tt. Jezeli warunek b Jest prawdziwy w stanie s oraz
jezeli nie zachodzi implikacja

match (CM,CM)(s) —> pre (nosyn)(s)

dla 2adnej instrukcji CM w procesie Pé, skojarzonej syntetycznie

z CM, to oznacza, %Ze nie jest mozliwe w tym stanie skojarzenie dynasmi-
czne CM z jakgkolwiek instrukecjg. Zgodnie z definicjq tout (TH) jest
asercjg prawdziwg w takim stanie s. Jezeli natomiast implikacja taka
zachodzi dla pewnego CM, to latwo wykazaé, 2e istnieje 2ahcuch histo-
rii o wlasnoSciach wymaganych przez warunek 3 definicji 7.4. Istotnie,
Jjezell zachodzi implikacja, to

match (CM,CM)(s) = tt
oraz

match (CM,CM) [hy/x,](s) = tt
bo s(xa) = hy, a wigc istnieje tahcuch c¢h, gdy2 h, Jest jego, co
najmniej jednym, elementem,

Z definicji obliczenia reprezentowanego przez hq, h2 wynika, 2ze

pomigdzy CM a CM w czasie od s(Tq)-v1-4 do 51(‘5)-4 nie zacho-
dzi skojarzenie dynamiczne, Oczywiscie, speiniona jest asercja

nomatch (A1,h2) w stanie 8, a takie musi by¢ speiniona asercja
ba(CM,CH) [h,/x,](s), gdyz w przeciwnym razie z faktu, ze

vef (CM,CM) [hy/x,] (s) = tt
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orag
aft (CM,CH) [hy/x,] (s) = 6t
wynika, Ze - wbrew zalozeniu - w pewnej chwili odcinka czasu _
(st 4)=v -1, 8(11)-1] zachodzi skojarzenie pomigdzy CM a CM. Podob-
ne rozumowanie jest prawdziwe dla kazdego h < h2 takiego, 2ze
mateh (CM,CM) [b/x;] (s) = tt .

Zatem kazidy element 2ancucha ch speinia wiasno8ci okreslone przez de-
finicje 7.4, co oznacza, %e rdéwniez w tym przypadku tout (TH)(s) = tt.
7

7.3, Dowody zgodnos:ci

Sprawdzenie, Ze asercje przedstawione w dowodach proceséw speinia-
Jjg odpowiednie aksjomaty i reguiy - oprécz reguty R7 - nie nastrecza
zadnych trudnoSci, dlatego w dalszej czebdci przykiadu ograniczono sig
do pokazania, 2e zachodzg wymagane warunki skojarzenia dla instrukcji
komunikacji oraz warunki przeterminowania dla instrukcji pomocniczych

nosyn.
% programie wystg¢pujq dwie pary syntaktycznie skojarzonych instruk-

cji komunikacjis
1. P2!0DB(x) ’ P,l?ODB(y)
2. PZ?NAD( ) P,IINAD( )
Dla instrukcji z pierwszej pary dane sg asercje:
pre (P,!0DB(x))<— NN(0,0,0) A5« T <15Alen(y,y)=0V
(31)(0<i<m ANN(i,0,2i) APM(6,15))

post (P,!0DB(x))<=> NN(0,0,1) APTM(2,2)V
(31)(0<i<m ANN(i,0,2i+1) APTM(2,2))

pre (P1?ODB(y))<=>OO(O,O,O)/\4<12<13 Alen(x;)=0V
00(0,1,0) AMM1<T,<17 ATO2(10,10) A
lencom(xa)zov
(31)(0<i<m A00(i,0,2i) A PT2(5,13))V
(33)(0< j <3 NOO(m, j,2m) APT2(5+75,8+83))
post (P,?0DB(y))<=> 00(0,0,1) APT2(2,2)V
00(0,1,1) APT2(2,2)V
(31)(0<i<m AOO(i,0,2i+1) APT2(2,2))
Prowadzgc obliczenia zgodnie z definicjg 4.4, otrzymuje sie:

pre (F,!O0DB(x)) Apre (P,.l ?0DB(y)) Ainv (P,] y )&=
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NN(0,0,0) A 00(0,0,0) Alen(x,)=0 Alen(xy)=0 A5 Tq,T, <13V

NN(0,0,0) A00(0,1,0) Alen(x;)=0 Alen, . (x5)=0 A1 <T,,T5<15A
T02(10,10) V

(3i)(0<i<m ANN(1,0,21) AOO(1,0,2i) APM(6,13) APT2(6,13))

Poniewaz SENDe(dur)c.‘» dur=2, zatem prawa strcna implikacji warunku
skojarzenia dla A = (P1P2,!,x,‘r 4) ma-postaé

comm

((post (PZ!ODB(x))/‘\post (P,,!ODB(y))/\
Ainv (Py,P5)) [t1+2/'r1 1y To+2/75])
Lx/ys %A /%q XS X /2]
((NN(0,0,1) AOO(0,0,1) V
NN(0,0,1) A00(0,1,1) V
(31)(0<i<m ANN(i,0,2i+1) A0CO(i,0,21i+1) APM(0,0) APT2(0,0))
Ce/3 o XA A g X DX /)=
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,0,21) A0O(i,0,21))
Ostatnia réwnowaznosé wynika stgd, Ze zachodzi
NN(i.:l.k)[x1"A/x1]<:> NN(i,J,k=1)
oraz
P (0,0)[x A A 4] & true
i podobne réwnowaznosci zachodzg dla predykatéw 00 i PT2. Stgd wyni-
ka ostatecznie, ze
pre (PZ!ODB(X))/\pre (P,]?ODB (y)) Ainv (P1,P2):>
((post (P2!ODB(x))/\post (P,?0DB(y)) Ainv (P1,P2))

["1"‘2/"1 o"2"'2/"2] ) l'_x/y, XqﬂA /X1 QXQAA/XQJ ’
co oznacza zacnodzenie warunku skojarzenia dla pierwszej pary skojarzo-

nych syntaktycznie instrukcji komunikacji. 2 drugq parg instrukcji sg
zwigzane asercjes

pre (P,?NAD())<¢=>(31)(1<1i<m ANO(,0,21-1) APT1(6,15))
post (P,?NAD()) &= (31)(1<si<m ANO(4,0,21) APTM(2,2))

pre (P,!NAD()) ¢=>(31)(0<i<mAON(1,0,21+1) APT2(6,15))
post (P4!NAD())¢— (31)(0<i <m'AON(i,0,2i+2) APT2(2,2))
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Prowvadzgc, jak poprzednio, odpowiednie obliczenia, otrzymuje sie:
pre (P,?NAD()) Apre (P4 INAD()) A inv (B, By) ¢

(31)(1<i<w-2 ANO(1,0,21-1) AON(1i-1,0,2i-1) APT(6,15) A P12(6,15))
oraz dia x = (P1 ,PZ,?)( )'1’1)

((post (P,?NAD()) Apost (PyINAD()) Ainv (B;,P)) [ 42/7,,%,42/7,])
LA /2y xS K] =
(31)(1<i<m-2 ANO(i,0,21) AON(i=1,0,-.) APM(0,0) APT2(0,0))
DR /x xS K]
(3i)(1<i<m-2 ANO(i,0,21=1) AOK (i=1,0,21i=1))

co oznacza, %e takZe dle tej pary zachodzl warunek skojarzenia.

W programie wystegpujq cztery instrukcje pomocnicze pustej komuni-
kacji, oznaczone w tekécie skomentowanego programu przez nosynil, ..
ecey nosyn4. Sq z nimi zwigzane nastgpujgce asercje:

pre (nosyni)<= NN(0,0,0) A11<®,<16 /\len(x,] )=0V
(31)(0<1i <m ANN(i,0,21) APTM(12,16))
post (nosyn1)<—= false

pre (nosyn2)<= (F1)(1<1<m ANO(1,0,2i-1) APP1(12,16))
post (nosyn2)¢= false

pre (nosyn3)¢= 00(0,0,0) A10<T, <14 Alen(xy)=0V
00(0,1,0) A17 S'%{'IS ATO2(10,10) A
lencomm(xe )=0V
(31)(0<1i<m A0O0(1,0,21) APT2(11,14))V
(33)(0 <3 <3 A0O(m, j,2m) APT2(11+73,14+83))
post (nosyn3)& 00(0,0,0) AT,=10 ATO2(10,10) Alen, - (X,)=0V
(33)(0<§<3 A0O(m,j,2m) APT2(11+73,14485))
pre (nosyn4)<=>(31)(0<i<m AON(i,0,2i+1) APT2(12,16))
post (nosyn4)<—> false

W obliczeniach warunkéw przeterminowania dla instrukcji nosyn1
oraz nosyn3 wystgepuje asercja match (P2!ODB(x),P1?ODB(y)), a dla
instrukcji nosyn? oraz nosyn4 - asercja watch (P,?NAD( ),P1!NAD()).
Asercje te majg nastepujqcg postaé:
match (P,!0DB(x),P,?0DB(y))c=

(3t) (-6 <t <7,-1 A(pre (P,!0DB(x)) Apre (P,?0DB(y)) A
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inv (P,,P,)) [t/7)]¢<=

(Ft)(r-6<t <Y -1A
NN(0,0,0) A00(0,0,0) Alen(x,)=0 Alen(xy)=0 A5<t <13V
NN(0,0,0) A00(0,1,0) /\len(x.‘ )=0 Alen (x)=0 AMM1< £ <15

AT02(10,10) V

(31)(0 <1 <m ANN(1,0,21) A0O(1,0,21) AP (6,13) [t/7,]))¢=
NN(0,0,0) A00(0,0,0) Alen(x,)=0 Alen(X,)=0 A6 <TH <19
NN(0,0,0) A00(0,1,0) Alen(x,)=0 Alen,  (x5)=0 ATO2(10,10) A

16 <7, <21

comm

(31)(0 <1 <m ANN(i,0,24) A0O(1,0,21) APTM(7,19))
match (P,?NAD( ),P,!NAD())¢=>
(Ft)(v4-6<t < 7y=1 A(pre (P,?NAD()) Apre (B,INAD())) A
inv (P;,P)) [t/7] )=
At)(ryst<y-1A
(31)(1< 1 <m ANO(1,0,2i-1) AON(i=1,0,2i~1) APTM(6,15) [t/7,4]))¢=
(31)(1 <1 <m ANO(i,0,2i-1) AON(i=1,0,2i-1) APT1(7,21))

Nalezy dodaé, ze watch (CM,C—M) jest réwnowazny match (CM,'C_ﬁ) po za-
stgpieniu. T przez T,

Na podstawie powyzszych wzordéw mozna wyliczyé zbiory wszystkich
Yancuchéw historii:

- Chainmatch(P2 10DB(x),P, ?0DB(y)),P,

zawiera
h;,l = () dla NN(0,0,0)A len(x,)=0 A6<T,<15,
(s
B3, = (), b3, = (P,10) dla NN(C,0,0) Alen(x =0 A6 5T, €19,
3, = (P,,10) dla NN(0,0,0) Alen(x,)=0 A20< T, <21,
hg,] - historie o dlugoéci lencomm(bg‘l )=21 (0<i<m)
dla ©NN(i,0,2i) APM(7,19)
= challtpaten (P, ?2NAD( ), P, INAD()),B;
zawiera

h;,] - historig¢ o diugosci lencomm(h;1 )=2i-1 (1gigm)
dla NO(i,0,2i-1) APM(7,21)

= chalfyaten(p,?0DB(y),P,10DB(x)), B,
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zawiera
nl, = () dla 00(0,0,0) Alenf,)=0 A6<T,< 19V
00(0,0,0) Alen, . (x5)=0A
T02(10,10) A16< T, < 21
hﬁ,' - historie¢ o dlugosci lencom(h31)=21 (0<i<m)
dla 00(i,0,2i) APT2(7,19)

= challyateh (P INAD( ), Po?NAD()),B,

zawiera
1

by

4 - historig o dtugosci 1encom(h11)=2i—1 (M1<i<m)
dla ON(i-1,0,2i-1) APT2(7,21)
Latwo mozna sprawdzié, e wymienione historie nie kojarzg sie kon-

cami z odpowiadajgcymi im historiami w procesach partnerskich. Na przy-
ktad dla historii generowanych przez

chainmtch(Pz 10DB(x),P,?0DB(y)),P,

historia hg,' nie kojarzy sie¢ kohcami z Xq = ), hgz z X4 = ¢)
4 4

hyy o dlugosci 1len (hp4) =21 (0<i<m) =z x4 o takiej samej
diugosci itd.

Zatem wynika stgd wniosek, Ze asercje nomatchtail, stanowigcg
element asercji tout (TH), mozna w dalszych obliczeniach romijaé. Ob-
liczenia dla kolejnych instrukcji TH1, ..., TH4 przedstawiajq si¢ na-
stepujqco:

bef (P,!0DB(x),P,?0DB(y))=>
(3t >0)(Vt") (-1t <t°< 7,6t = pre (P,?20DB(y)) [t7/7])A
offtail (x5,t")

comm

a stgad wynika:

bef (P,!0DB(x),P,?0DB(y)) [b3,/x,] <

3t >0)(Vt" ) (7,11t <t < 16t =
00(0,0,0) A4<t < 13) ¢

00(0,0,0) A16< 744

bef (P,!0DB(x),P;?0DB(y)) [b3,/x,]) ¢
00(0,0,0) A16 < T,

bef (P,!0DB(x),P,?00B(y)) [h2p/1,] &
3t >0) (V") (T 11t <" < 7,-6-t =
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00(0,1,0) A11<t°<17) &
00(0,1,0) A23<T,,
ber (P,!ODB(x),P,?0DB(y)) [h3,/x,] &
00(0,1,0)A 23 <7,,
bef (P,10DB(x), By?0DB(3)) [hd,/x,] &

(317>0)(Vt')(t,-'l’l-tst’st,‘.a_t —
00(1,0,21) A last (b3,).time+5<t’<

last (h},).time+13 ¢
00(1,0,21) Alast (b,).time+17<%,

dla b3, o dlugosci len

4
comm(h21 )'—'21 (0<i<m).

Podobnie oblicza sig
aft (P,!0DB(x),P,?0DB(y)) <=
(3t >0) (V") (1, +6 <t< 7 45+t —> pre (P,?0DB(y)) [t°/7,])
a stad
aft (B,!0DB(x),P,?0DB(y)) [n},/x,]&=
(Ft20)(VE") (146 <8< 144548 =

00(0,0,0) A 4<t°<13 &
00(0,0,0) Aty <8,

aft (P,!0DB(x),P,?0DB(y)) [n§1/x2]<::>
00(0,0,0) AT, <8,
aft (P,!0DB(x),B,?0DB(3)) [n3,/x,] &
00(0,1,0) A 7, <12,
aft (P,!O0DB(x),B,?0DB(y)) [Bi4/x) &
00(1,0,21) AT, < last (h3,).time+s
Poniewaz warunki 1, 2 definicji 7.4 nie zachodzg, zatem wynika stad po-
staé asercji

tout (TH1)

(3ch) (chainyggen (p, 10DB(x ), P,(ODB(y)) JB, (CBIA

(Vh € ch) (ba(F,!0DB(x), P, 20DB(y)) [h/%5])) <=

NN(0,0,0) /\len()(1 )=0 A6$t1<15 A00(0,0,0)A
(t4=16 Vt,lsa)‘/
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NN(0,0,0) Alen( % )=0A16<7 1<19/\OO(O,0,O) I\('l:,| >16 V1, <8) A
00(0,1,0) A(T, 223 VT, <12)V

NN(0,0,0) A len(x,)=0 A20 < T,< 21 A00(0,1,0) A (T, 223 VT, <12) V
(31)(0<i<m ANN(1,0,21) APT(7,19)A

00(1,0,21) A (7 >last(hy,).tine+17 V 1, < last(hg, ). tine+8))
=
NN(0,0,0) A len(x4)=0 A00(0,0,0) A6 < T, < 7V
(31)(0<i<mANN(1,0,21) AOO(1,0,21) A

(PM(7,7) VPTM(17,19)))
Zatem

pre (nosyn1) Atout (TH1) < ‘
NN(0,0,0) A11 <7, <16 Alen(x)=0 A00(0,0,0) A6EKT <7V
(31)(0<1i<m ANN(i,0,21) /\00(1,6,21) APTM(12,16) A
(PT1(?7,7) VPPM(17,19)) <= false

co dowodzi warunku przeterminowania dla nosyni.
- Dla instrukcji TH2 oblicza sie:

bef (P,?NAD( ),P;!NAD())—
St >0)(Vt')('r1-11-t<t'< Yy =6t = pre (P, lNAD())[t'/TZJ A
offtail (x5,t"))
bef (P,?NAD( ),P,!NAD()) [b;1/x2] —
ON(1,0,21) Alast(h),).time+18 < T,
dla b), o diugokei len o, (h;)=2i-1 (1<i<m),
aft (B,?NAD( ),P,INAD())¢=>
3t >O)Nt')(r1+t<t‘< T,+5+t —=> pre (P,!NAD())[t/7,]),
aft (P,?NAD( ),P,!NAD()) th1/x2]:.
ON(1-1,0,21-1) Alast(h),).tine+10> 7,
dla hg,‘ o diugosci lencomm(h;‘l )=21i-1 (1<i<m).
Poniewaz nie zachodzgq warunki 1, 2 definicji 7.4, wiec postaé asercji
tout (TH2) <=
31)(1<1<mANO(1,0,21-1) APM(7,21) A
ON(1-1,0,21-1) A (1ast(h),).tine+18< 7,V
laai:(hg,I ). time+10 21:,l ))e
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Zatem
pre (nosyn2) Atout (TH2) <
(3i)(1<i<mANO(i,0,2i-1) AON(i-1,0,2i-1) AP (12,16) A
(PT1(18,21) VPM(7,10))) <> £false

co rownies dowodzi warunku przeterminowania dla nosyn2.
_ Jesli chodzi o instrukcje TH3, nalesy zauwazyé, ze warunek 2 de-
finicji 7.4 zachodzi dla stanéw spelniajgcych asercje

(33)(0 €3 <3 A00(m, §,2m) APT2(11473,14+83)).
Dla pozostalych stanbéw oblicza sig:
bef (F;?0DB(y),B,!0DB(x))<
(36>0) (V6 ) (1,-11-t < &< Tp=6-t => pre (P,10DB(x)) [6/74] A
orftail (Xp,t))
bef (P,?0DB(3),P,!0DB(x))[h],/%,] &
NN(0,0,0) A1, >22,
bef (P,?70DB(y),P,!0DB(x))[h5,/1,]¢=
NN(1,0,21) AT, >1ast(hd,).tine+18
dla K2, o diugosci len . (h3)=2i (0<i<m),
aft (EB,70DB(y),P,!0DB(x))e=>
(3t 20) (V) (1,+8 << T,+5+6 —> pre (P,!0DB(x)) t/t4],
aft (P,?0DB(y),B,!0DB(x)) [h],/x,] =
NN(0,0,0) AT,< 10,
aft (P, ?0DB(y) ,P,!0DB(x)) [, /%] &=
NN(1,0,2i) AT,< l{:\fst(hﬁ,| Yo time+10
dla 12, o diugosei leny . (h3,)=21 (0<i<um).
Stgd postaé asercji

tout (TH3)¢=>(33)(0<§<3AN00(m,j,2n) API2(11+7],14+83))V
(00(0,0,0)Alen(x,)=0 A6<T,<19V

00(0,1,0) Alen, . (x,)=0 A T02(10,10) A< 1< 21) A
NN(0,0,0) A (T, 222 VT,<10)V

(31)(0< i<m.A00(1,0,21) APT2(7,19) ANN(i,0,21i) A
(=5 zlast(h%,‘ )etime+18 V

T, < last(b,).t1ne+10))) ¢
(33)(0< <3 A00(m,J,2m) A PT2(11+7§,14+83)) V
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(00(0,0,0) A len(x2)=0 Ne<T ,<10 ANN(0,0,0)V

31)(0<i<mA00(i,0,2i) ANN(i,0,2i)A
(PT2(18,19) V PT2(7,10))
Zatem

pre (nmosyn3) Atout (TH3)<(¢=>
(33)(0<€§<3 AOO(m, j,2m) APT2(11+47],14+48])) V
00(0,0,0) ANN(0,0,0) A len(x,)=0 N6<T, <10V

(31)(0<1<mA00(1,0,21) ANN(1,0,21) A
(PTr2(7,10) VPI2(18,19))) A
(00(0,0,0) A10< ¥, <14 Alen(x,)=0V

00(0,1,0)A17<T < 18 AT02(10,10) Alen, -

(3i)(0<i<m AOO(i,0,2i) APT2(11,14))V
(33)(0<j<3 A0O(m, j,2m) A PT2(11473,1448])))
Biorgc pod uwage, ze

post (nosyn3)[x,nA A ] <
00(0,0,0) AT,=10 AA . time=10 Alen, . (x5)=0V

(33)(0<§ <3 A00(m, ,2m) A PT2(1147§,14+8]))
widaé, 2e zachodzi implikacja

pre (nosyn3) Atout (TH3)— post (mosyn3) [x, As/x2]

deieS Ans = (Pz."z)o
Dla instrukcji TB4 oblicza sig

bef (P,!NAD( ),P,?NAD())¢=
(3t >0) (V") (1,-11-t < t°< T,-6-t =
pre (P,?NAD()) [t'/‘t1] Nofftail (x5,t°))
bet (F,!NAD( ),P,?NaD())[b},/x,] =
NO(1,0,2i-1) AT, >1last(h},).tize+18
dla h:l” o dtugosci lencomm(h::1 )=2i-1 (1<i<m).
aft (P, INAD( ),P,?NAD()) ¢
(3t >0)(Vt") (v o+t <t°< 1,45+ —=> pre (B, ?NAD()) /7,0
aft (B INAD(),P,7MAD()) [],/x,] &
NO(1,0,21-1) At , < last(h],).tine+10
dla hj, o diugoci len, oo (h]1)=2i-1 (1<i<m).
Poniewaz nie zachodzg warunki 1, 2 definicji 7.4, stad postaé asercji
tout (TH4)<
(31<i< m)(ON(i=1,0,2i-1) APT2(7,21) ANO(i,0,2i-1) A

(x3)=0V
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(v, >last(h),).time+18 V
2 1

%, < last(h],). tine+10)) <>

(F1)(1<i<m AON(i-1,0,2i-1) ANO(i,0,2i=1) A
(PT2(7,10) VPT2(18,21))
Zatem

pre (nosyn4) Atout (TH4)<¢= false

co dowodzi zachodzenia warunku przeterminowania dla TH4, a tym samym
kohczy dowéd warunkéw zgodnodci.

8. ZAKONCZENIE

Zasadnicze wyniki pracy sprowadzajg si¢ do przedstawienia metody
opisu semantyki programéw wspdibieznych wykonywanych w Srodowisku czasu
rzeczywistego oraz metody dowodzenia wlasnosci dla takich programéw.

Jak wspomniano we wstepie, oba te problemy nie byty dotgd przedmiotem
szczegblowych badan, a nawet nie bylo ogblmych ich sformutowah. Rezultae
tem pracy jest wigc oryginalne sformuiowanie przedmiotu badan. Osiggnie-
te wyniki wymagajq skomentowania a ponadto nalezy wskazaé na obszary wy-
magajgce dalszych badan.

1. W pracy zostat zdefiniowany prosty jezyk czasu rzeczywistego
RTICSP bazujacy na jezyku CSP Hoare’a. Najistotniejszym elementem jezyka
Jjest czasowo uwarunkowana instrukcja komunikacji. Poza tym, 2e tego ro-
dzaju konstrukcja okazata si¢ bardzo dogodna do rozwigzywania wielu pro-
bleméw czasu rzeczywistego np. [102], to réwnie istotng konsekwencjg
jeJ uzycia jest brak blokad podczas wykonywania programu. Patrzgc z pun-
ktu widzenia potrzeb praktycznych, wydaje sig¢, ze warto w dalszych bada-
niach uwzglednié réwniez inng czasowo uwarunkowang instrukcje komunika-
cji

till v try i 0 byiCM;—=AC; later AC end,
n

=Tee
a wigc o postaci podobnej do instrukcji TH, natomiast réznigcej sieg
od niej tym, 2e wartoS¢ v oznacza pewien konkretny moment czasu (a
nie dtugos¢é pewnego odcinka czasu). Przed uplywem tego momentu nalezy
oczekiwa¢ na zajdcie jednej z instrukcji wejscia/wyjhcia CM; (i=1..n),
a po jego uptywie — realizowa¢ instrukcje AC. Zbadanie tej instrukcji
i okreslenie semantyki oraz podanie odpowiedniej reguly o systemie dowo-
dzenia nie stanowi istotnego problemuj nie poruszano go w pracy, aby
nie zwigkszaé jej objetosci. Trudniejszym natomiast problemem byloby
uwzglednienie mozliwoSci zagniezdzania proceséw - problem ten pozostaje
otwarty do dalszych badan,
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2. Srodowisko wykonawcze, wprowzdzone oryginalnie w rracy, charak-
teryzuje ograniczony niedeterminizm (wynikajacy z przyjecia zatozenia,
%e czas realizacji elementarnych krokéw obliczeniowych jest skonczony).
Wydaje sig¢, ze charakterystyka ta jest caikowicie wystarczajgcy do opi-
su Srodowiska wykcnawczego dzialajacego bezawaryjnie i nie ma potrzeby
Jej rozszerzania. Sensowne natcmiast byloby rozwazenie, oprdcz przyjete-
g0 w pracy modelu czasu absolutnego, modeli ewentystycznych. Naleiy na-
tomiast podkres$lié, ze przedétawiony aparat bez zadnych klopotéw daje
sie zastosowac, gdy chéd lokalnych zegarébw w procesach sktadowych pro-
graméw jest rozny. Przedstawienie semantyki je¢zyka programowania z taki-
wi zegarami wymnaga w zasadzie tylko modyfikac i definicji 3.5-3.11
i drobnych modyfikacji definicji 1elacji zmiany konfiguracji. Z wprowa-~
dzaniem zegaréw lokalnych o réznym chodzie pojawiajg sie jednak nowe
probleny: mechanizmy i metody synchronizacji zegaroéw,

3. W opisie semantyki jezyka czasu rzeczywistego wykorzystazo i oéd
powiednio rozszerzono podejscie operacyjne z metodg indukcji struktural-
nej Plotkina. Mozliwo$¢ pelnego ujgecia semantyki tak zlozonych obiektow,
Jjekimi sy programy czasu rzeczywistego, wskazuje na niezwykle duzg sile
ekspresji tego podejscia. Dodatkowsg zaletg podejécia Plotkina jest to,
%e daje si¢ réwnie dogodnie stosowaé do wyrazania semantyki jezykéw nie.
imperatywnycti.

4, Praca jest rierwszq publikacjgq, w ktérej formuluje sie system
dowodzenia wiasnosci programéw wspdélbieznych czasu rzeczywistego. Wyko-—
rzystano tu i odpowiednio przystosowano klasyczng logike Hoare’a. Uzy-
skany efekt mozna oceniaé dwo jako.

Z jednego punktu widzenia nalezy oceniaé efektywnosé stosowania
opracowanego systemu dowodzenia. Przeanalizowane proste przykiady wska-
zuja na niezmierng zlozonos¢ zasgadnienia - bogactwo sytuacji, ktdére na-
lezy braé pod uwage przy weryfikacji programu. Stad wynika, ze riezaleze
nie od tego jakie podejscie byloby stosowane, to przy zalozeniu, Ze nie
wprowadza sie istotnych uproszczen, cata ziozono&¢ zagadnienia przenosi
si¢ do weryfikacji. Wyplywa stgd wniosek, 2e praktyczne stosowanie pro-
ponowanego podejécia moze pociagaé koniecznoéé wprowadzania uproszczen,
Mozliwo$¢ taka istnieje dzieki wprowadzeniu pojecia schematu systemu do-
wodzenia, co pozwala na wprowadzenie uproszczen w miejscu najbardzie
istotnym - tzn. w postaci warunkéw zgodnosSci. Druga istotna mozliwosé
uproszczend, nie poruszona w pracy i wymagajaca dalszych rozwinieé, tkwi
w zastgpowaniu Srodowisk: sensowne byloby niekiedy rozpatrywanie wlasno-
8ci programéw w Srodowiskach zastepczycin. Sens tego zastgpienia sprowa-
dzalby si¢ do zbadania, czy jeieli program ma rewne udowodnione wlasno-
Sci w srodowisku zast¢pczym, to ma je takze w Srodovisku oryginalnym
(1o4].
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Z drugiego punktu widzenia mozna pytaé, czy istniejg potencjalnie
inne podej$cia do rozwigzywania problemu weryfikacji programéw wspdi-
bieznych czasu rzeczywistego. Pytanie jest sensowne m.in. dlatego, Zze
w przedstawionej pracy uzyskano niejako kres tego co mozna uzyska¢ bazu-
Jjgc na logice Hoare a, Nie ma podstaw do oczekiwan, i% zachowujgc podej
écie Hoare’a, da si¢ otrzymaé obliczeniowo prostsze systemy weryfikacji.
Dlatego nasuwa sig kwestia wykorzystania innych podejéé. Aktualnie
wsréd nich mozna wymienié tylko jednego potencjalnego kandydata - jest
nim logika temporalna. Nalezy jednak zwrécié uwage na dwie okolicznoéci.
Po pierwsze: dotad sitabo jest jeszcze rozpoznany zwigzek pomiedzy formu-
tami logiki temporalnej a semantyka jezykéw programowania. 2 dotychcza-
sowych prac nasuwa sie jednak wniosek, %e zwigzki takie beda tatwiejsze
do przedstavienia dla jgzykéw nieimperatywnych, np. CCS, LOTOS niz dla
Jezykéw imperatywnych, a wigc takich jak RTCSP. Po drugie: dotychczaso-
we prace W zakresie logiki temporalnej nie uwzgledniajg czasu rzeczywi-
stego, tak jak robi si¢ to w niniejszej pracy.

A zatem przedstawione w pracy podejécie pozostaje jedynym, ktére -
rouijajgc problem zlozonoSci obliczeniowej - daje rozwigzanie zagadnie-
nia dowodzenia wiasnosci programéw wspélbieznych w czasie rzeczywistym,
natomiast dopiero przyszlos¢ moze rozstrzygnaé o przewadze innych po-
dejsé.



ZALJCZNIK - DOWODY LEMATOW

Dow6éd lematu 3.1

Dow6éd prowadzi si¢ metodq indukcji strukturalnej. Oddzielnego roz=-
wazenia wymagajg przejscia z kazdego spoSréd wymienionych podzbioréw
konfiguracji. Ze wzgledu na podobienstwo prowadzenia analizy dowdd ogra
nicza sie¢ do pokazania prawdziwoSci lematu dla prze j8cia z
zEprog \ (Eproc U Prog)® Oznacza to, %e nalezy pokazaé prawilziv:oéé tez:

Jezeli ¢ =<p,s,c>, P € Eprog \(Eproc U Prog) i o—o0o , gdzie
o =<p*,8*,c'>1i A €A, tos
1) jezeli A =€, to p* € Eprog \ (Bproc u Prog) u Prog \ Proc,

2) jezeli A =A_llA,, to p' € Eprog \(Eproc u Prog),
3) Jjezell A =>.cni'c, to p € Eprog \(Eproc u Prog) u Prog \ Proc,
4) jetell A =A,., to p € Eprog \(Eproc u Prog) u Prog \Proc.

Fakt, 2e p € Eprog \ (Bproc U Prog) oznacza, 2 p sklada sig
co najuniej z dwdéch procesdéw, zapiszmy p = = I n Py N >2 oraz
przynajmniej jeden proces Py € Eproc, 1 ma pos%z'a?:

Pi : PDigECi
gdzie: EC;::=GC | GC3AC | SY | SY34C.

Dla tych proceséw skiladowych p., ktére sg elementami zbioru
Proc mozliwe sg tylko takie przejscia, ktére sg pokazane przy wierz-
choiku zProc na diagramie. Wszystkim tym przejSciom towarzyszy od-
dzialywanie A = €. Je8li nie nastgpuje przejscie do :abort’t" wszyst-
kie pozostate przejScia zachowujg potrzebne wlasnosci.

Istotnie, rozwazajgc wszystkie te przejscia, otrzymuje sie:
a) Jezeli

(pd,s,c>—5—<s‘,c'>,
to
€ . . .
{Py8yC >—=<(p,8 ,C
gdzie: p’ = k—l” o Pke Poniewaz n >2 oraz istnieje co najmniej

Jeden pj € Eproc \ Proc, zatem gdy n = 2, wtedy p € Eproc \ Proc,
agly n>2, wtedy p € Eprog \(Eproc u Prog).
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b) Jezeli
(pJ,s,c >i°- <5 8 ,c') ’

gdzie na mocy hipotezy indukcyjnej p:_] € Proc, ¢to

s . L3
p = P P =p dla k £ j
kealln PE* P P .
nalety do Eprog \(Eproc U Prog), poniewaz Pye Proc.
c) Jezell

<paoso° >i"<93'5‘ 93‘ >

gdzie na mocy hipotezy indukcyjnej p:’ € Eproc \ Proc, to oczywiscie
LS L

gdzie p; =py dla k # j, roéwniez nalety do Eprog \(Eproc U Prog).

Dla tych proceséw skladowych Py ktére sq elementami zbioru
Eproc nalesy rozpatrzeé nastepujgce przypadki:

Jezell Eci = GC, to mozliwe sg tylko przejscia pod wpiywem od-
dzialywania A = € Zbidér tych prze j&¢ pokazujq tuki wychodzgce z wierz-
chotka zGcln na diagramie. Stwarzajg one koniecznoé¢ analizy dalszych
pigciu podprzypadkéw przejsé, ktérym nie towarzyszy zerwanie obliczeh.

d) Jezeli

<GC,s,c > ¢s',c%,

to
€ . [N N
{py8yCc>—(p 48 ,¢ O,
gdzie: p° = el Py» 1 jezell p, byl jedynym procesem nalezgcym
=1..n
kAL .
do zbioru Eproc, to p € Prog)\ Proc.
e) Jezeli
{GCy8,c >—c-<AC‘,s',c'>,
to
€ L3 . .
<py8yc> — <p,8 ,c >,
gdzie:p‘:k_unpfn PL:P dla k #1i oraz Pie Proc na mocy
hipotezy indukcyjnej, wtedy p € Prog \ Proc.

£) Jezeli
{GC,s,c >E-<act 28 ,C >,

to oczywiscie z hipotezy indukcyjnej p;_ € Eproc i p € Eprog)
\ (Eproc Y Prog).
g) Jezeli )
{GC,s,c > <sy',s',ety,
to p ;_ € Eproc i p € Eprog \ (Eproc u Prog).
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h) Jezeli
€ . . . N
(GC,s,c >—<(SY ,AC ,s ,c >,

to przypadek jest analogiczny do g).

Jezeli ECi = GC;AC, to analiza przypadkéw jest prawie taka sama
jak wyzej dla EGi = GC.

Jezell ECi = 8Y, to potrzebna jest analiza nastepujgcych przypad
kéws

i) Istnieje tylko jeden proces Qie Eproc 1lub istnieje wiegce]
proceséw ze zbioru Eproc, 1lecz mozliwe Jjest tylko przejécie pod wriy-
wem oddzialywania Ans' wtedy:

Ans - . LY
(SY,s,c>—> <AC ,s ,c >

co jest rownowazne przypadkowi e).
Jj) Istnieje wigcej niz jeden proces ze zbioru ZEproc oraz pomig-

dzy procesem p‘j a Py zachodzi mozliwos¢ synchronizacji, wtedy

A
s

¢ SY,s,c>—<(SY ,s,c' > w procesie Py
oraz analogiczne przejécie jest mozliwe w procesie P pnd wpiywem ;s‘
Lacznie zachodzi za?em ?ddzialywanie As”‘xs’ przy czym w kazdyam z pro-
ceséw skiadowych op., Pg € Eproc na wmocy hipotezy indukcyjnej, zatem
p € Eprog \(Eproc U Prog).

k) Istnieje wigcej niz jeden proces ze zbioru Eproc oraz pomig-
dzy parg takich proceséw p,, Py zachodzi skojarzenie gynamiczne. Wee~
dy w obu procesach sg moZlin oddziatywania Ac oraz A
zachodzi oddziatywanie AcH Aoe Zatem

Ac - . .
(8Y,8,c>—><AC ,s8 ,c >,

cr @ tgcznie

w procesie p oraz podobnie w procesie P e Cznacza to, ze
93, p; € Proc, a wiec na pewno p € Prog U Proc.
Jezeli ECi = SY3AC, to analiza jest taka sama jak dla EC; = 5Y.
Zatem po zbilansowaniu przypadkéw a), <.., h) otrzymuje sie¢ teze
1, przypadek i) daje teze 4, przypadek Jj) - tezg 2 oraz przyradek k)
teze 3. ]

Dowdd lematu 3.2

Dow6éd prowadzi sie¢ metoda indukcji strukturalnej. Spo$réd przypad-
kéw wymagajgcych rozpatrzenia wystarczy ograniczyé sie do najbardziej
istotnego, gdy p € Eprog \ (Eproc U Prog), bowiem w pozostalych przypade
kach teza wynika bezpos$rednio z definicji relacji zmiany konfiguracji.
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Fakt, ze p € Eprog \ (Eproc U Prog) oznacza, 2e p sktada sie¢ co
najmniej z dwéch proceséw oraz przynajmniej jeden proces nalezy do zbio-
ru Eproc. Zatem n >2. Rozpatrzenia wymagajq nastepujgace przypadki:

1. Ist?ieje Py € Proc, wtedy z hipotezy indukcyjnej wynika, Ze
istnieja Py, s, ¢ takie, ze

€ . N . Y
{Pj185C >—-—»—(p;,a sC >l<a ’C >| abortion.

Oznacza to réwniez istnienie odpowiedniego przejscia z konfiguracji
(P y8,Ce

2. Nie istnieje Py € Proc, czyli py € Eproc \ Proc, 1 istnieje
wéréd nich Py postaci PizPDi;GC lub Pi:PDi;GC;AC. Zgodnie z zalo-
seniem 2, istnieje alternatywa otwarta w GC w stanie s. Zatem ist-
nieje przejécie

(piosoc> _€+_<p;.'ss |°‘> ’

gdzies p; € Eproc, a stad réwniez odpowiednie prze jScie z konfigura-
cji <pys,ycO.

3. Jezeli py € Eproc \ Proc oraz nie istnieje py postaci jak w
p. 2, to oznacza, %e Py s§ postaci Pi: PDi;SYi ludb Pi:PDi;SYi;ACi

a) Niech wszystkie SYi 83 postaci BSi = ti wt CCi it AC1
Mozliwe sg tu dwie sytuacje:

- istnieje para Py pJ taka, ze

[[syncH (pi,pj)]]t,: tt.

W tym przypadku istniejg oddzialywania }‘s' :s’ dla ktérych sg mozliwe
przejscia z (pi,s,c> pod wpiywem As oraz 2z (pj,s.c> pod wplywem
Xs, a tym samym lstnieje odpowiednie przejscie z konfiguracji <p,s,c>
pod wpiywem Asli As.

- nie istnieje para proceséw, ktére synchronizujg si¢ ze sobg.
Niech Py bedzie tym sposrdéd proceséw skradowych, dla ktérych jest

speiniony warunek

clel py) + t5 < c(el pJ) + %y, dla £ 1.
Dla tak wybranego procesu zachodzi oczywiscie

[Nosyn (pi,pj)]]o =tt dla J £ 1,

a zatem istnieje przejscie z konfiguracji <pi,s.c> pod wpiywem oddzie-
lywania Ans' a stgd takze odpowiednie prze jScie z konfiguracji
{p,s,c> pod wplywem tego samego oddzialywania.

b) Jezeli istnieje SY1 postaci ASi, to z zatozenia 1 istnieje
takze pJ takie, ze

([MaTcH (pi,pj)ﬂ°= tt,
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czyli woziiwe sg przejscia z (pi,s,c) pod wplywem pewnego Ac oraz
z <;B,a,c> pod wpiywem pewnegoe ic' czyli réwnieZ przejbécie z
{p,8,2> pod wpiywem oddzialywania Acllfc, .

Dowdd lematu 3.3

Dowdd wiasnosci 1 jest nastevujgcy. Niech p bedzie takie jak
okreéla wtasno$é 1. 2 definicgiirelacg‘ zniany konfiguracji wynika, 2%e
przejScie do konfiguracji, w ktdrej skladowa p; przyjeta zakiadanag po-
staé, mogio nestgpié tylko w wyniku przej$cia od pewnej konfiguracji
" =(p",s",c">, w ktérej skladowa pg, przy zatozeniu, 2e p" =

= kel “ "k’ uwa postaé Py I’Ti,BSi lub Py PDi,Bsi,AP" Takze 2z de-
finlcji relacal zmiany konfiguracji wynika, ze przejécie takie moglo na-
stapi¢ tylko z jednoczesng zmiang pewnej skiadowe] pg, ktbéra ma po-
staé tego samego rodzaju co pi. Zatem prze jécie o —s=+ 0 mozna zde-
komponowaé¢ na

AR
a- ® g", o" 6"'; o™ ® d‘
przy czym
¢”” =< | Pr s8 s¢”" Djest taka, ze
k=1l..n
s## = S.
l‘l L Es o0 0

(cl Py ) = (el 93 )

a ponadto

s . rxxi

Py =P 3 Pj = P:]-o

Foniewa? zmienna wolna i zegary proceséw s3g rozigczne oraz
"y c " N

FV(pi) = Fv(pi)y FV(DJ) < Fv(pj)l
zatem

s" . . = S‘ . .

[Fv(p}) UEV(P)) | 5V }) L EFV(P))

a takze

(N

8 (el py) = s (el P,

Asl|xs
—~0"°"  byta prawdziwo$é¢ predyka-

Poniewaz warunkiem przejscia o"
tu

[[syncH (e}, p'J!):]o" = tt

stgd z definicji predykatéw SYNCH, MATCH wynika, 2ze
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([maTcH (p;,p‘j)]]a = tt.
Prawdziwo$é wiasno$ci 2 dowodzi si¢ podobnie. B

Dowdd lematu 5.1

Prawdziwos¢ aksjomatow A1, A2 jest oczywista. Niech s bedzie
takim stanem, 2e dla dowolnego t taklego, 2e

[ass, b/aur]], = tt
prawdziwa jest asercja

E; 8 [e/x,t+t/7] (s).
Jesli obliczenie instrukcji podstawienia x:=e koAczy sie prawidiowo,
to poczgtkowy stan s - zgodnie z definicjg relacji zmiany konfigura-
¢ji - poniewaz c(cl x:=e)=t, Jjest przeksztalcony w

s = s(fely/x,Mt+vD /5 )
gdzie t réwniez spelnia H_ASSQLt/dur]]]s = tt.

Jezell

t:J B le/x,t+t/%x]) (s),

to oczywiste takze
Fr B(s(ledy/x, Ot+tI /)

dla dowolnego t. Stad wynika prawdziwo$¢ aksjomatu A3:
tJ {(Vt)(ASSe[t/dur]] —B [e/x,t-u»t/tJ} Xt=e {B}

Aksjomaty A4, AS 83 szczegdlnymi przypadkami aksjomatu A3.

Niesprzecznoéé regut R1, R5, R6 jest oczywista. Dowdéd niesprzecz-
nosci reguty R2 Jest szczegdlnym przypadkiem dowodu dla reguily R4.
Stgd pokazuje sig tylko niesprzeczno§é R3, R4,

Niech przy ustalonej interrretacji J, dla instrukeji DO posta-

ci do O bi—>-ACi end, beda prawdziwe przestanki reguly R3s
i=1<..n

F. {a M} test (D0); 4Gy {a} (i=1..m),
= {a A 1BooL (D0)} test (DO) {8},
czyli
Asem, [test (DO);ACi]] (laAbydy) c (a)y  (i=1..n),
Asen, [test (D0)] (Ca A T1BOOL (D0)1;) < [B] ;.

Niech 5 € Asem [DO}([a) 7)o VWtedy istnieje taki s, ze
5 € AseuLp[DO] (s). 2 definicji Asem otrzymuje sie

<DO,sO,cO> -»x(DO,s,],c,l) —% .o —!(DO,sm,cm)—*<sm+1,cm+1>,
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gdzie <so,co>= {8,C), <5m+1’°m+1> = (s,¢> oraz, dla i=0..n-1,
8y € [bkiJJ oraz 8 4 € Asem¥|test (DO);aCki]] (si) dla pewnego
iy € {1, e, n}, oraz sy ¢ [BOOL (D0)]; oraz sy = Sp,4+Cpeq =
= cm(cm(_c_:_l. D0) + t/cl DO) dla pewnego t spelniajgcego

[[TESTDo[t/dw-]} 6y = tt.
Zatem sy€ {a] ; oraz jezeli s; € [a] 5, to

8141 € Asem, [tess (Do);ac;]( Lu/\bi]J} c {a};
Stgd dla wszystikich i=0..m (844¢4> € (2]7. Sazczegdlnie sy € (2]
stad s, € [a ATBOOL (DO)] ;. Zatem

Ase test D0J (s.) < (8)
o, [test m J

co konczy dowéd prawdziwosci reguly R3.
Niech teraz, przy ustalonej interrretacji J, beda prawdziwe prze-
stanki reguly R4 dla instrukcji TH postaci

th t wt O bi;CMi"—*ACi 1t AC, end, tzn.
i=1..n

B {a Aoy} test (TH); wait (t);CMy3aC, {8} (i=1..n),
¥y {o ABOOL (TH)} test (TH); later (t); nosyn; AC, {3}
Z definicji semantyki Asemp wynika, ze

Asemp [te] (s) = =1L.J.n Asemp ﬂtest (TH); wait (t);CMi;ACiD (s)

UAse% [[test (TH); later (t); nosyn; ACO]] (s) «
Niech s € [a /\bi]J, wtedy z zalozenia

Asem [test (TH); wait (t);cMy34C; ] (s) < (8) 5,

Asen [test (TH); later (t); nosyn;ACOB (s) € (8] 5
czyli dla kazdego

84 € Asemp LTH] (s)

zachodzi CJB(s,l), co oznacza, 2e regula R4 jest niesprzeczna.

]
Dowdéd lematu 5.2

Dowdéd prowadzi si¢ metodg indukcji strukturalnej. Jezeli dla kaz-
dej instrukcji skladowéj AC procesu PC istniejg asercje pre (AC),
post (AC) takie, 2ze w interpretacji J sg prawdziwe formuiy 1-10, to
istnienie odpowiedniego dowodu w systemie LPSp jest oczywiste - wystar-
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czy sprawdzié, 2e dla danego typu instrukcji AC sg prawdziwe przestan-
ki odpowiadajgcej jej reguty.
W przypadku odwrotnym, gdy istnieje dow6d dla procesu PC w systes

mie PS dowéd wynika bezpoSrednio z lematu 5.1.

P’ (]

Dowéd lematu 5.3

Dowdd prowadzi si¢ indukcyjnie ze wzgledu na sumaryczng dtugoéé
historii lokalnych hloc1, ecey hlocn. Niech ki bedzie dtugoscig hi-
storii hloci (i=z1..n) oraz niech k = k1 + cee + kn'

Jezeli k =0, ¢to

AC -
<i=1”n 10822 <1

LX) =1|.I.n ACi'g’a>

i wtedy
AC; = before (ACi,ACi)

Wszystkie formuty postaci a — pre (ACi) sg przeslankami reguty R7',
prawdziwymi w interpretacji J. Stad takze

pbre (ACi)(E) (i=1..n).

Niech k >0 orez, z zalozenia indukcyjnego, niech tezy lematu beg-
dg prawdziwe dla kazdego k’° < k. Nalezy pokazaé, ze lemat jest praw-
dziwy takze dla k.

Jezeli zachodzi

hloc
¢ >1=1'.'.n 1 ¢ e 3
g = AC,,8c p——————— % AC;,8,C >= ¢
1=1! 1= izl T

to istniejg takie historie hloci, hloc; s 2e hloc; = hlocif\hloc;
(i=1..n) oraz dlugoé¢ sumaryczna k' historii hlocy , .., hloc’’
spetnia nieréwnosé 1 < k"< 2, natomiast sumaryczna diugosé k° hi-
storii hloc;, vio oy hloc; jest mniejsza od k. Zatem istniejg oblicze.
nia

hloc
1=l 7t =
=< AC,,s,0>—— + % || £6;,5,8D= o
- 1] ] -
smalln T i=1e.n 1
hloc;
. 1
5 =< 0,0 =2 %< 6,,5,5)>= ¢
o = — =g
1llg AT UL S

Obliczenia reprezentowane przez hiscorie hloc;, ccoy hloc;' moga odbyé
sie¢ na dwa sposoby:

- w wyniku autonomicznej realizacji pewnego kroku obliczeniowego w
pewnej instrukeji AC; (wtedy k™" =1, i I_EJ. = A=Cj dla j # 1).
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- w wyniku realizacji skojarzonej dynamicznie pary instrukcji komu-
nikacyjnych w pewnych Kﬁi’ EEJ (wtedy k™ =2 i iﬁl = ACl dla
1£1i,3).

Przypadek k'’ = 1

Dla tego przypadku rozpatruje si¢, jako reprezentatywne, dwa pod-
przypadki:

- realizacjg¢ plerwszego kroku obliczeniowego w instrukcji iteracji
AC’ postaci

g J=1E].m Py 40; end

(oddzialtywanie puste) dla pewnego AC; takiego, Ze
AC, = before (AC",AC,),
- realizacje kroku polegajgcego na upiywie odcinka czasu przetermi-
nowania W czasowo uwarunkowanej instrukeji AC postaci

3_1[] | bygi Oy =40y 1t AC; end

(pddzialywanie niepuste), dla pewnego ACi takiego, e

th vy ¥t

XE; = before (later (v); nosyn, AC,).

Podprzypadek 1. Z definicji operacji before wynikz, ze
IEi = after (test (AC’), ACy),
czyli nalezy rozpatrzy¢ dwie mozliwoscis

}Tc'i = before (AC;]; AC”, ACy) (3=1..m),
KE; = after (AC', ACi).

Nalezy zauwazyé, Ze

ol

=8 oraz ¢ = c(c(el ACy) + t/cl ACy)
gdzie t Jest pewna warto$cig taks, 2e

[rEst, Cs/aur]]] - s
Z zalozenia indukcyjnego

t& pre (AC°)(8).

Poniewaz w zbiorze przesianek reguly R7* sg prawdziwe w interpretacji
J formuiy:

pre (AC”) Aby—> pre (test (AC');AC&),

pre (test (AC”); ACy) =>pre (test (AC")),

post (test (AC”))—> pre (Aca), (§=1..m)
pre (test (AC”)) = (Vt)(TEST,.- [t/dur]l=
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post (test (AC’)) Oy +t/7,

wiec z prawdziwosci
F pre (AC*)(s) oraz Ky [I,TESTAC'[t/durJ]]§

wynika, %e
'3 pre (ac)(®) dla  y=1..m.

Poniewaz w zbiorze przestanek reguty R7?* jest réwnies prawdziwa w in-
terpretacji J przesianka

rre (AC’) A TBOOL (AC’ )=
(V6 ) (TEST, o+ (t/dur] => post (Ac')[ti+t/zij)
zatem réwniez
F3 post (AC’)(s),

co konczy analiz¢ przyjetego podprzypadku.
Podprzypadek 2., Niech

Kgi = before (later (v); nosyn, ACi).

Zgodnie z definicjg relacji zmiany konfiguracji (p. 3.5) wynika, 2ze
AC; = after (later (v); nosynm, ACy) = after (nmosyn, AC,)

czyli, 2%e pojedynczy elementarny krok obliczeh polega na wykonaniu
dwéch instrukcji pomocniczych: later (v) oraz nosyn. Przyjmijmy, 2Ze
po wykonaniu later (v), a przed wykonaniem nosyn, program znajduje
si¢ w pewnej pomocniczej konfiguracji

H K, 5, ¢
<i=1U.n i = >

takiej, ze

Eﬁi = after (later (v), ACi),

AC. = AC.

AC; = AC; dla  § £ 1,

S = g(g(ti) + vy o+ /Ty,

¢ = c(c(el ACy) + v + /el AGy).
Postaé s oraz ¢ wynika z definicji semantyki instrukcji later (v).

Z definicji semantyki instrukcji nosyn wynika natomiast, ze
EE; = after (nosyn, ACi),

AC:j

Xéj dla j # i,
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(8(x) " A/xg)s

1}
om

¢ =c,
gdzies A = (Pi.?l(ti)).
Z zalozenia indukcyjnego wynika, Ze

':J pre (later (v)) ('—s'),
natomiast nalezy pokazaé, ze
':post (nosyn)(8).

W zbiorze przestanek reguty R7?* jest prawdziwa w interpretacji
muta (lemat 5.2 p. 7):

pre (later (v))— ((vy + 1 = dur) [v:l + 1/dur] =
post (later (v)) [t + vy +1/% i

czyli
pre (later (v)) =>post (later (v)) [ry + v + 1/14].
Poniewaz
F; pre (later (v))(8),
zaten
= post (later (v)) [r + v + 1/7,1(5),
czyli

':J post (later (v))(z).
Stgd oraz z lematu 5.2 p. 6 wynika, Ze

F pre (nosyn)(s).
W zbiorze przeslanek reguly R7 ¥ jest prawdziwa w interpretacji
mula opisujgca warunek przeterminowania dla instrukcji nosyn:
pre (nosyn) Atimeout (AC")= post (nosyn)([x;"A/xi]
Poniewaz z definicji asercji timeout AC
. timeout (AC°)(5),
wigc wynika stad, 2ze

t:J post (nosyn) [xn A/Xi](g)

i dalej, co nalezy ostatecznie pokazaé, 2e

"_3 post (nosyn)(s).

J for-

J for-
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Przypadek k = 2
Przypadek ten zachodzi wéwczas, gdy istnie)g dwa procesy, dla kté-
rych

ACi before (CMik,ACi),

ac,
J -
gdzie CM*k’ CMjl s3 parg dynamicznie skojarzonych, w stanie s, in-

strukcji komunikacyjnych. Oznacza to, 2e

before (CMjl’ch)’

B(el AC,) = oiel AC4),

a takze, ze X345 = ;ji' czyli ze jest prawdziwy niezmiennilk

inv (Aci,ACj) w stanie s, a ponidto, e possmatching (ACi,ACj) jest
takze asercjg prawdziwag w stanie S. Z zalozenia indukcyjnego wiadomo,
ze

F; pre (CMy,)(5)
F; pre (CMJ-l)(ﬁ),
zatem réwniez
F:J (pre (CM;,)Apre (CMjl)/\inv (Aci,ch)/\
possmatching (ACi,ACj))(E)
Z wykonywanego kroku obliczen wiadomo, 2ze "
ACy = after (Cmik’ACi)’
ACj = after (CMjl’ch)’
natomiast stan S Jjest taki, ze
5 = 5(Ledg/x, E(xy)nA/xy, S(x5)n R/ 1)
S(Ti) + t/Ti, S(Tj) + t/Tj),

gdzie e jest wyrazeniem, ktérego wartos¢ jest wysylana przez jeden

z procesdéw; X - zmienna, pod ktérg jest zapamigtywana ta wartosé;

X, X stanowiag pare komplementarnych oddzialywan komunikacyjnych takich,
ze

A .val = [el,
8
A .time = &(cl ACy);
oraz t Jest wartoscig taka, ze
| E E’c/durj]]g = tt.

Stan czasomierzy ¢ Jest oczywiscie roéwny

S = 3(S(cl ACy) + t/cl AC), clel AC4) + t/cl ACy).
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W zbiorze przeslanej reguly R7* jest prawdziwy warunek skojarzenia (de-
finicja 4.%4):

F, pre (CMy ) Apre (CMyy) Ainv (ACy ,AC4) A
possmatching (ACi,ACj):ﬁ
(V) (SEND, (t/dur] =
((post (CMik)l\post (CMjl)/\inv (ACi,ACj))
[y +5/74,7 g6/ 750 le/x, Xy n A /’xi,xa n A/ 3]
dla stenu 8S. Wynika stad, ze
F (((post (CM,, ) Apost (CM)) Adnv (4C;,4C4) A
possmatching (ACi,ACJ))
[ti+t/ti,rj+t/’t JJ) fesx, xinA/xi,xjn A/XJJ)(E),
a stgd, 2Ze

F; (post (CMy,) Apost (CMyy) Adnv (AC;,AC;) A

possmatching (ACi,ACd))(E)
czyli, 2ze
’:J post (CM;, )(E),
L} post (CMjl)(E).
co nalezalo wykonad., .

Dowéd lematu 6.1

Dowéd jest indukcyjny ze wzgledu na strukture programu,

1. Niech Fj{a}skip {B}. stad i z definicji semantyki instrukeji
skip wynika, Zze L‘J a—> B. Zatem po zastosowaniu aksjomatu A1 i re-
guly R5 otrzymuje sig, ze

7o, (o} sitn (3}
2. Niech Fj {a} abort {B}. 2z aksjowatu A2 i reguty RS wynika
tI’Sp {a} abort {B}.

3. Niech Fj {a}x:=e {8}. stad i z definicji semantyki instrukcji
podstawienia wynika, 2e

‘:J a = Ble/x, T+t/ 7]
dla dowolnego t takiego, ze

[ass, (£)] = st.

Zatem po zastosowaniu aksjomatu A3 oraz reguly R5 pokazuje sie, ze
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4, Gdy J{a} rcl x {B}, dowéd jest szczegdlnym przypadkiem p.3.
5. Jezeli tJ{a}AChACZ {B}, to niech y bedzie predykatem takim,

ze
[7]J - 'PJ'p(AC?-o B).
Wtedy z definicji zachodzi
Ex{a}act {y} oraz F;{v}ac2 {s}.
Stad na mocy hipotezy indukcyjnej i1 reguty R1
';Sp {a} AC1;AC2 {s}.
6. Jezeli

E {a} if b AC a
J{}—i___.D.n 17— 12.9_.{3}:

to z definicji instrukcji alternatywy wynika, ze
F{aAv,) test (IF); ac, {B}  (1=1..n).
Stgd z zatozenia indukcyjnego i reguly R2 wynika, Ze

'_
afif b, — AC, end 1B}.
PS‘p{ }—i=1[.].n 1 s 2nd {p}

7. Jezell

E {a} do b, — AC, end
J{ }_1=1l.].n i 1._“__{3}s

to nalezy znalezé asercje niezmienniczq y takg, ze
':J{Y/\bi} test (DO)j ACy {v} (i=1..n),
‘:J aY,
F v A BooL (D0)=> 8.

Wtedy na podstawie zalozenia indukcyjnego, reguty R3
wynika, Ze

ar do b,—AC, end {By.
psp{ } _1“ i i ._..{ }
Niech Y bedzie asercjg taksy, 2e

[.YJJ = WPJ'p(m’B)’

zatem tzJ{y}DO {8}. Nalezy zauwazyé, Ze roéwniez

oraz reguty RS

F;{vABooL (Do)} i£ [ b, —AC; end; Do {8}

przy zatoieniu, %e réwnowazne sg predykaty TESTDO oraz TESTIF. gdzie

IF osgnacza wyzej uzytg instrukcje¢ alternatywy.
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Stgd 1 z definicji asercji Y wynika, ze
= : v
+{ynroor (o)} it .0 by 4C; end {v}

a stad, ze

iy {¥Aby} sest (D0); aC,{y}  i=1..n).
Podobnie nalezy zauwazyé, ze

&, {YABOOL (D0)} if TBOOL (DO) ——skip end {8}

przy zaitoieniu, 2Ze predykat TESTDO Jjest réwnowazny z predykatem
TESTIF‘ gdzie IFF Jjest wyzeJ uzytg instrukcjg alternatywy. Stgd wyni-
ka natomiast, ze

- {y A1BOOL (D0)} test (DO) {8}
oraz

F; v A 1IBooL (Do) = B,
7 faktu, ze

& {a}DO {8} oraz !:J {y} o {8}
oraz z definicji y wynika, 2e

l:J a=y,

co konczy dowdd. ™

Dowéd lematu 6.2

Obliczenie programu IR = I ICR generuje pewien skonczony
lub nieskonczony ciag konfjguragﬁl"n

comp = <poysog°o > <P 1 951 ,01 Dy wwe

Elementarny krok obliczeniowy w takim obliczeniu

Aj "
8tePy = <P y9839Cs> — <P 4,1951,99C541) (1=0,1, ...)
angazuje jeden lub dwa procesy. Jezeli dany krok angazuje proces ICJ,
to z definicji przyjmuje sie, ze
<Ps98;4cs > (J) =X pcl, s c
1785983 ik 1lw(mj)u{rj.xj}' l{c_l ch}>o

i
gdzie: p; = PC
17 gqlla E
oraz jezeli krok ten nie® angazuje procesu PC., to z definicji przyjmu-

Je sie, ze <pi,si,ci> (j) Jest puste. Jezeli dany jest cigg comp, to
ciag '
comp (j) =<Pop309°o> (3), <O1,31’01> (3)y oee

bedzie nazywany j-tgq skiadowg obliczenia comp,
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Nalezy doda¢, %e odwrotnie: na podstawie danego zestawu j-sktado-
wych comp (j) (Jj=1..n), mozna wyznaczy¢ obliczenie comp. Fakt ten
bedzie zapicywany w postaci

comp = 1” comp ().

Zatozenia lematu oznaczajg, 2e dla kazdego 1 € A 1istniejg takie
obliczenia comp; » ze pwarantujg dla instrukcji skiadowej ACi W proce-
sie FCy s-osiggalno$é. Wszystkie te obliczenia rozpoczynajg sie w tej
same,j sytuacji (so,co>, gdyz

SO(xi) = so(iksi) = s(iksi) dla i = 1..N
so(xi) = so(chii) = s(chii) dla i =1..n
so(vy) = sy(tau;) = s(tay;) dla i =1..n
colel FCy) = s5(7y) = s(tauy;) dla i = 1..n,

a ponadto ?Ja*(so).

Dowéd prowadzi sie indukcyjnie ze wzgledu na sumaryczng diugoéé. hi-
storii hgloby obliczen coupy (i € A). Dokladniej: wystarczy braé
pod uwage dtugos¢ historii oddziatywan niepustych.

Niech diugo$¢ K sumarycznej diugosci historii hy wynosi zero.
Oznacza to, ze w 2adnym z obliczen compy nie zachodzg oddzialywania
pomigdzy procesami, Wtedy, ze wzgledu na rozigczno$é zmiennych procesow,
wida¢, ze poszukiwane obliczenie comp mozna dobrze zdefiniowaé nastepu-
jacym zestawem skiadowych:

comp (i) = compy (i) dla i€ A
comp (i) = comp, (i) dla 1 £ 4,
gdzie kX Jjest dowolnie wybranym elementem ze zbioru A.

Niech teraz K > 0. 27 zalozenia indukcyjnego wynika, zZe teza za=-
chodzi dla K'< K, tzn. jezeli sumaryczna dtugoéé historii
] o hloc'j obliczen compy wynosi K', to dle kazdych podhistorii
gioés i odpowiadajgeych in obliczeh compj dla j € A istnieje obli-
czenie comp speinia jgce teze lematu, .

Niech dla pewnego k € A hlock = hloch\A oraz hlocj = hloc’
dla j #k, J € A. Oznacza to, 2e obliczenie comp‘j jest konkatena-
cja

comp, = comp, N coup,”
gdzie obliczeniu comp; towarzyszy historia oddzialywan hloc;, nato-
niast obliczeniu comp;' - historia A. Obliczenie comp& przeprowa-
dza program ze stanu poczgtkowego 84 do pewnego stanu Sqs» @ oblicze-
nie comp;' do stanu s.

Jezeli X w obliczeniu comp;' jest oddziatywaniem wynikajgcym z
upiywu czasu przeterminowania w pewnya procesie Pj, to atwo zauwazyé,
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ze zmienia si¢ stan zmiennych tylko w procesie Pk' a wigc - 2z rozwaza-
nego punktu widzenia - wnosi onoc taki sam efekt jak oddziatywanie puste.
Poszukiwane obliczenie comp ma wigc w tym przypadku postaé

comp = comp” N comp,’

‘gdzie comp' Jjest obliczeniem istniejgcym na mocy zatozenia indukcyjne-
80,

Jezeli A jest oddziatywaniem synchronizujgcym lub komunikacyjnym,
w ktérym uczestniczg dwa procesy ICi, ICJ, to nalezy rozpatrzeé naste-
pujace preypadki,

Niech i, J ¢ A. VW tym przypadku obliczenie comp, nie zmienia
stanu zmiennych dla proceséw PCl dla 1 € A ani tez nie zmienia in-
strukcji Acl osiggnietej w PCl. Zgodnie z zaloieniem indukcyjnym,
obliczenie comp' Jjest takie, %e zbiér instrukcji AC, dla 1l €A
Jest 91-osiqgalny. Poniewaz podczas obliczania comp; biorg udzial
tylko procesy rci, PC,;, =zatem 51-osiqga1noéé oznacza réwniez s-osig-
galnosé dla tego zbioru instrukeji.

Niech 1€ A, j & A. Podobnie jak w poprzednim przypadku latwo za-
uwazyé, ze obliczenie comp', istniejgce na mocy zatozenia indukcyjne-
go, jest takie, ze zbiér instrukcji AC, dla 1€ A\ {1} Jest
51-osi§galny. Nalezy zauwazy¢ roéwniei, 2e - tak jak poprzednio - zbiér
ten jest réwniez s-osiggalny. Poniewaz podczas obliczenia compé' pro-
ces PCi zmienia swéj stan w taki sposdéb, ze stajqg si¢ s-osiggalne je-
go skladowe ACi, wiec 1 w tym przypadku obliczenie

o o0
comp = comp N comp,

Jest poszukiwanym obliczeniem.
Analigza ostatniego przypadku, gdy 1i,j € A Jjest analogiczna do po-

przedniego. -

Dowéd lematu 6.3

Dow6éd. Niech oMy = Pilw(e) oraz CM; = PJ?W(x) beda parg skoja-
rzonych syntaktycznie instrukcji komunikacji. Warunek zgodnoéci wymaga,
aby

Ry pre (CM,) Apre (CMy) Ainv (Py,Py) Apossmatching'(cui,cuj):b
(Vt) (SEND, (t/dur] — ((post (cui) Apost (CMJ)A
inv (Pi'PJ))

[1Pi+t/tpi, tPJ-rt/tPj] ) [e/x,xPi AN Pi'xP;] A—/XPJ] "

gdzie A = (Pj,Pi,W,!,e,Tpi).
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Niech dla pewnego stanu 8 gachodzi
’:J(pre (CMy) A pre (CMJ) Ainv (Pi,Pj)/\possmatching (CMi,CMJ)Xs)
Z definicji asercji pre oraz lematu 6.2 wynika, Ze

(3s’,8"’ € astates)(3c’,c’’ €Clocks)(3 | hlocy)
(taa'(s)AIROP (s’,c’)A
" 1|| hloe,
=1eed
PC,,8 ,6>——m ——+ % PC.,8",c A
(<k=1'.'.n K0S 00D <k=1'.|.n ko710 )

FROP (8°5¢” )A
x4
(s lFV(ICl) v {?PI,XPI} = 8IPV(PCI)U {xPi,tpl} A
PC] = before (CM;,CP;) dla 1€ {1,3hA
o0 b
8" (tp ) = 8(tp ))e
Pi PJ
Z definicji semantyki jezyka wynika, Ze jJezeli w trakcie obliczenia
osiggnieto konfiguracje¢ taks, ze
PCi = before (CMi,PCi),
PC4 = before (CMy,FCy)
oraz
cuy = CHy,
to kolejnym krokiem obliczenia moZe by¢ tylko wykonanie pary skojarzo-
nych dynamicznie instrukcji, gdy:z
tj possmatching (CMi,CMj)(s).
Niech

8™ € Asem |[cu1|| cuj]] (s)
oraz

nil

8" € Asem ﬂcuillcmdﬂ (8’9
Pomiedzy tymi stanami zachodzi zwigzek:

s lFV(PCl) u{rpl,xl,l} =8" |FV(PC]_)U {tpl’xPl}‘ 1€ {1,3)

Dla dowolnych oddziatywah A, x Jjakie moga za j&¢é pomiedzy PCy, PC:j
w trakcie wykonywania CMi, CMJ otrzymuje sig¢ obliczenie:

T hlock

<k=1l.|.n PCk.s"c'>k=1..n *<k=1[.|.n mél,s,m’c,m->'

gdzie
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o

hloc; = hloc; " A, hloc? = hloc,"X, hloc, = hloc

J J k k
dla k £ 1i,J
oraz
Pc;’ = after (CM,PC;) dla le {i,j},
PCl'{' = FC; dla k # 1,j.
Cczywiscie

FROP (8"",8™) = tt 1 8"" (FPi) = Bm'(TP.).
J

Stgd 1 z definicji asercji post wynika, Ze
F(post (CMy) A post (CMy) Adnv (g Py)A

possmatching (CMi,CMJ))(s )y

ale réwniez, ze

F (post (CM;) Apost (CM) Adnv (Py,P;) A
possmatching (CMi,CMJ))(s“").

Z definicji semantyki wykonania pary instrukecji CMi, CMj wynika, zZe
pomiedzy s, s zachodzi zwigzek

s’° = s(a('tPi) + t/‘rPi, S(TPJ) + t/TPJ,[Ie:ﬂs/xo
s(Xp ) AN s(Xg )X AL )

Pi Pi’ Pj P‘,j
gdzie t Jjest takie, ze

[senp, Ct/aur]l, = tt,
natomiast

A= (PjsPivwo!v [e]s’s(TPi))'
Stad wynika, Ze prawdziwa jest prawa strona warunku skojarzenia dla sta-

nu 8. a

Dowdd lematu 6.4

Niech nosyn bedzie pustg instrukcjg komunikacji uzytg w dowodzie
instrukc¢ji TH, w procesie PCi, postacis

th v wt 0 Ubys CM — AC, 1t AC, end
k=1..n
Asercje pre i post majg speiniaé warunek

':J pre (nosyn) Atimeout (TH) — post (nogzn)[:)(P N /xp ]
i i

gdzie: A = (Pi,tPi).
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Niech 8 be¢dzie stanem takim, 2e

t} pre (nosyn)(s).

Jezell KJ timeout (TH)(s), to, oczywiscie, warunek przeterminowania

Jjest

sreiniony dla dowolnego przebiegu dalszej czeS8ci obliczenia. Jeze-

1i natomiast tJ timeout (TH)(s), to oznacza, 2e jedynym mozliwym kro-
kiem obliczeniowym jest upiyw odcinka czasu przeterminowania i realiza-

cja

nosyn, 2z czego - podobnie jak w lemacie poprzednim - wynika, 32e

warunek przeterminowania takze zachodzi.
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FROGRAIMMING OF REAL-TIME COMMUNICATING PROCESSES

The subject of the paper is concerned with a concurrent real-time
programming. Especially, two topics are considered here:

- the formalization of a programming language semantics, and

- the construction and verification of programs.

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 description 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 semantics 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 programcing language, called RTCSP (Real-time'CSP). It is a
wodification of Hoare’s CSP (Communicating Sequential Processes)
language. RTCSP comprises a typical set of elementary instructions
(skip, abort, assignment) and the following structured instructions:

- Dijkstra's alternative and répetitive instructions, and

- a real-time communication instruction.

The last one has the form:

through v wait
b,]; CM,‘ ——p AC,I
0b,5 CMy, — 4C,

0v,5 cy — aC,

later Acm_1 end

where Vv 1s a constant defining the length of a time-out period,
n are boolean expressions; CNH, ey CMn are input/output
commandss} AC1, ceny ACn+1 are. sequences 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 sequence 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

b1’ LN ] b

process starts its execution at a given time and performs its consecutie
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 executive environmont,
A clock is bound to each process. All 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 consecutive 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 ruless

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 CMi, then the appropriate sequence ACi starts to per-
form, otherwise after the time-out termination the sequence Acn+1
starts to perform.

3. If the set of open alternatives is empty, then the computation
is aborted.

A formal semantics description of RTCSP resolves itself into a
definition of the labelled transition schema:

(E,tf, Ay—),

where I stands for a set of all prograus configurations, Zf - for
a subset of all terminal configurations, A - for a set of process
interactions, and — - for a transition relation:

——*QE\foAxt

Informally speaking, the configuration of the program is a triple
(pysyc), where p 1is a subprogram, s 1is a state of program varia-
bles, and ¢ 1is a state of program clocks, A proces interaction A can
be empty if the performed elementary step is executed autonomously by a
single process, or rerresents the so called communication record, if
the performed step results in a communication between a pair of syn-
chronized processes. The intuitive meaning of the transition relation
0)1, Cq» s1)-—+-(p2, Cos 32) is: executing P4 along one step in
states 5, and cq can lead in the result of A interaction to
states s, and o with Po being remainder of p 1 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 partial, weak, strong and total correctness
are introduced and analysed. A specification of the program P 1is writ-
ten in the classical form {a} P {B}, where a , B 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., The last ones
represent sequences 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 proved. The proving procedure fol-
lows, due to Owicki, in twc phases. In the first one the sequential
proofs for composite processes are done and in the second one these
sequential proofs are composed into an entire proof of the program. The
most crutial point of this procedure is an examination of cooperation
conditions for sequential proofs. The settlement of the cooperation
conditions and then their application are the most complicated part of
the proving procedure. 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 resolve themseves into two
closely connected elements: firstly) 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.



151
IPOTPAM:/POBAHME CBA3LBAIUMXCA IPOLUECCOB B PEAJNHHOM BPEVEHU

[IpemMeT paGOTH CBA3aH C GOIJIACOBAHHHM [POIDAMMHDOBAHMEM B Dealk-
HOM BpeMeHM. B 0COGEHHOCTX PAacCMOTDPEHH IBE MDPOGJEMH:

- $OpMaIM3aIUA ONACAHAA CEMAHTHKN A3HKA [POI'DAMMADOBAHASA,

- KOHCTDyZRDOBaHMe M BepuPHUKALMA Oporpam.
CymecTBeHHO 4epToii paCoTH ABAAETCA OCpalieHne BHAMAHUSI HA BCE aCIEKTH,
CRA3aAHHHE C MCTeyed’eM BPeMEHH BO BpeMmd ACHOJHEHMS mporpamM. Kak MeTo-
I8 DODMATBHOI'O OMMCAHMS CEMAHTHKM, TaK M METONOJOIUS NPOrpaMMipOBAHMA
B DeaJbHOM BDEMEHE HaXomATCA B fa3e HAYaNBHWX HCCIEnoBaHni. [lepBoit
UeNB0 paGOTH ABJAAETCSA MpenIOXeHHWe, OmMpawileecs HA IPUMED IIPOCTOrO A3H-
K2 [OPOTDaMMADOBAHMA, MONENN ONACAHMA CEMAHTHKA. OJTO IaeT BO3MOXHOGTH
peann3anun BTOpPoOil Uenrd — fopMasbHOIO OmNpenefeHHd NPaBHIBHOCTA Oporpam-
MH peanbHOT'O BPEMEHA M GTDOeHRME CHCTEMH NOKA3aHHA NPABAIBLHOCTA OPOr-
pamm .,

JlcxonHoif TOYKOH ABNAAETCA OlpeNesNeHRe IPOCTOro A3HKA IpOorpamiapoBa-
HUA B pearbHOM BDEMEHM, HA3HBAEMOr'o RTCSP (Real-time CSP ), OH ABNAeTCA
MOm#pMKAINEl A3HKA CSP Foare'a (Communicating Sequential Processes ).
RTCSP CONEPRAT THOAYHHY KOMIUIEKT 3JIEMEHTADHHX OmepaTopoB (mycToit, CpH-
Ba, MONCTAHOBKM) W CHeLyXUide CTPYKTYDHHE OIepaTopH:

— CyMvH 1 nATIA [IMEKCTDH,

-~ CBfI3H B DPEaJILHOM BDEMEHM .,
llocneaHdas MMeeT Topmy:

throughv_wait

by;  CM, — AC,

[]hZ; Cl“l2 —=AC,

Dq; CM ———AC/
later AC,,, end

rme v ABAAETCH ONpefleseHMeM IUIMHH OTPE3KA BpeMeHA mpocpovyeHAs ( time-
out); byseeesb, ~ GONOBCKME BRpPAXEHHA; CMyse.. CMy — BXONHHE/BHXONHHE
KOMAHIH; ACqy...,ACp,q = [OCIENOBATENBHOCTH OMEPATOPOB. KoMaHIH Bxona/
BHXONA MMEDT TAKy® Xe popMy A 3HAYEHME KAK B CSP ., [lporpamva B RTCSP GO-
CTOHT 13 KOHEJYHOI'O YACJA MPOUECCOB, KOTODPHE HE MOTLYT OHTHL BIOXEHHHMA .
[ipennonaraeTcst, 4TO NporpaMMs B RTCSP BHIIONHAWTCA B CPeNe DeanbHO-
I'o BpeMEHY. BHIOJHEHME MOPOrparMH OPCXOXAT clexybuuM olopasoM. Haxmouil co-
CT2B:0/ MpOIECC HaY4HAeT HeilcTBI€ B ONpeLeJeHHH{ MOMEHT J BHIIOJAHAET [O-
oyepeIHO 3NEeMEHTApHHE DAacyYeTHHE Ward. PacyeTHHH war He MOXeT OHTH Ipe-
KPALEHHUHY. ¥ MPOION¥2eTCA KOHEUHHI OTDE30K BpeMeHN. [UIMHA 9TOr0 OTpE3K3
He [HeTepiiHMDOBAHA A 3ABACHUT OT CBOACTB HCIMONHATENBHO#X CPelH. BCe YacH
OTHOCATCT K TOMY %€ KAJEHIADHOMY BpeveHd, HO 4ach, CBA3aHHHE C JaHHEM
OpO'IeCCOM, MEHAXT CBOE COCTOAHHME N4db B MOMEHT OKOHYAHASA SIeMEHTapHOro
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mara pac4eToB B 3TOM Ipouecce. lYcTedeHWe BpPEMEHX MONENNDOBAHO TIEJHMI
YAGNaMA M BCE IPOHECCH :MENT Ty Re eNWHALY BpeveH:d .,

HepopManbHO CeMAHTAKy ONepaTopa CBA3M B pealbHOM BpPEMeHZ, KOTOpas
ABNAETCA caMolt BavHO! A3HKOBOA KOHCTDYKIZeZ, BrpaxaoT clerywnue IPHHIA-
IH A

I) B mepBoM WArY BHYACIAETCHA 3HAYEHNA GONOBCKAX BHpaxeHmit Disecey
b,, Cymva, KOTOpOf# OTBEYaeT HacToAulee COMOBCKXOE BHPA¥EHHE, HA3BHBAETCA
OTKDHTOM .

2) Ecnm MHOXECTBO OTKDHTHX CyMM HE ABAAETCA MyGTHM, TO OTBEYANIME
MM KOMaHH BXONAa/BHXONA XIYT CBA3M C IPYTMM IPOLECCOM IO KpaitHeit mMepe K
ACTEUEHAD OTPE3Ka BpEMEHUd IIPOCPOUEHAA. KCAM Takad CBA3b OCYLIECTBATCA,
CKaxeM, uepe3 CMj , HAUAHAETCA peanld3auMs OTBedakmeil DOCIEXOBATENBHOCTH
onepaTopoB ACy ., B IPOTUBONONORHOM CIydae, NOCHAE UCTedeHAST OTPE3KA 3pe-
MeHR [IPOCPOYEHMS HAUMHAET Dean3aluid II0CAeLOBATENBHOCTH OIEepaTOpROB

AChyq.

3) Ecan MHOReCTBO OTKDHTHX CyMM IyCTO, TO BHYAC/TEHHE OIEPATOPOB
OpeKpauaeTes .

dopMaNBHOE OMHCAHNE CEMAHTUKA SA3HKA BHDAXEHO HOCDPENGTBOM ONpenese-
HAA cODTBETCTByMUE! CHCTEMH NEPEeXONOB:

( T, Zf, A,‘—"')

e T - MHOXeCTBO T.Ha3. KOHYATrypauuit mporpaMvu, Ly — IIOOMHOXECTEO
TePMUHAIBHEX KOHPurypausit, A - MHORECTBO HAHTEpAKI4} NPOIECCOB X —— AB-
JAeTCA OTHONEHHEM M3MEHEHMA KOHDMIYpauma:

— czI\ Ipx AXE,

HedopmanrsHo rosopd, KOHPArypanus OpPOrpamMMH ABIAETCA Tpo#koi (a, s, ¢ ),
Tre q - IDomoporpamma, 8 - IepeMeHHOe COCTOSHWE, CHeNOBATENBHO ¢ - CO-
CTOSHUWE YacOB IOpOrpamMH. MHTeparUMs MPOIECCOE A MOXeT OHTE IyCTO#, ecin
BHIONHAEMA! 27MeMeHTApHH DacyeTHHIt mAr FIONHAETCA 2BTOHOMHO 4epe3 OT-
HenbHuft mpomecc, MMM Xe MOXeT IIPENCTaBAATH T.Ha3. PEKOpI CBA3A, €CIH
dNeMeHTapHHA mWAr ABIAETCA Pe3yAbTATOM CBA3HM CAHXPOHU3MDOBAHHOX MapH
upoueccog. MHTyATNBHOE 3HAYeHMe OTHOMEHMS M3MEHeHMs kowdurypaman @, ,
54y 01)*—*-(QQ9 8, 5 ) Clenybuee: BHIONHEHAE MONOPOTPAMMH Q4 B GOGTOA-
HHR 8., C, MOXET BECTA IO XOAy OTAENLHOTO DACYETHOrO WAT™ KOTOPOMY GO-
IVTCTBYeT AHTEDAKmAA A., ¥ Mnorpamme 92, B COCTORHAN #,, ¢, ; Ionmporpam-
MH 4y cOCTaBAAET "OCTATOR" IOANDPOTPaMMH g4, KOTOpasg OCTAETCA eme IIA BH-
HDOoNMHeHNA. IIpencTaBNeHHNHI! OIXONL COCTABJAAET pacinpeHse GTPYKTVOHOrO Ome-
pannoHHOrO momxorna IDIOTKMHA .

dopMasBHYD CeMAHTUKY MCHOML3YNT A ONpeneneHAS MPAaBUIBHOCTH IPOT-
paMMH, BumenanT yacTH4YHyD, cnalyno, CHIBHYD U IONHYD OPAaBUIBHOCTH. Cle-
qaduKanMpo OporpamMMH P 3amMMcHBANT B KJIACCHYECKOHA fopme {a} P {B}, rme
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a, § ABMANTCA DOPMyNAMA S3HKA [IPETAKATOB NEDBOI'0 TODALKA. OT¥ DOUMYITH
MOTYT CONED¥ATE [DOTPaMMHNe ! BCIOMOTATENbHHE OEpevEeHHHE. DHIeIA0T IBa
RANA BCIIOMOrATEBHHXY MSDEMEHHHX: JACOBHE ¥ MCTOpAYECKRe,., [locnenHue
IDe5CTARIANT MOC/NEL0BATENSHOCTH HHTEPAKINA IIPOIecCoB.

Toka33H1e NPABMABHOCTA IpOrpami 6a3upyeT Ha JMoraxe I'oape. BBoaT
NMOSATHE CXEMB CACTEMH NOKA3AHWA [DABUABHOCTA [OPOTPAMM ¥ IOKA3HBAKNT €10
HelIPOTMBODEYABOCTD # OTHOCATEN5HYH HOTHOTY . [ipodemypa noxasaHas npa-
BHZIBEOCTH, CODJIACHO KOHUend#a UBuUKA, pa3dizaeTcd 432 LBe fasy. B nep-
B0% - 00pasylT CEeXBeHILIOHHHE J0Ka3aTeNbCTBa IJIA CCCTABHHX IIDOUECCOB
IpOrpaik, BO BTODROIl — COCTABAAOT HOMHOE [OKA34ATEIBCTBO 1A Bcefl mpor-
pavi/H. CaMbM CYileCT3eHHHM MOMEHTOM BTOTO LeACT3RA ABIIETCA ACHHTAHNE
CODNACOBAHHOGT: CEKBEHIJOHHHX IOKA32TEN5CTB. YCTAHOBAEHME yCa0BAH cO-
TI4COBAHKA 4 MX NpAMeHeHne IIA KOHKDETHOIO CAy4YaA COCTABAAeT Hanconee
GHIOXiYD YaCTh MOK23AHAA MPEBAIBHOCTH Iporpamis. [[pruzHOA 3TOR CNORHOCTA
ABNASTCA KeOOXOARMOCTE pACCMOTDEHMA OYeHb CONBIOI'0 4icja KoHdurypauui.
3TOT PAKT NIPOMIIOCTPUPOBAH KOKA3ATENBCTBOM [PABAIBHOCTH IIPHMEDHOH He—
yeToiunBoi mporpavMe. OCHOBHHE pe3yNbTATH DACOTH CBONATCA K IBYM TeCHO
CBS3aHHHM IPYI' C IDYyI'OM JJMEMEHTAM: BO-NEDPBHX — KOHCTPYKIMA PODPMANBHOM
MOTEeNN IUIA ONMCAHAS CEeMAHTHKA A3HKA DPealbHOI'0 BPEMEHH, & BO-BTODHX ~
MeTomaM IOKa3aTeJbCTBA [IPABYABHOCTH NpPOTDAMM PEAIBHOT'O BDEMEHH .,
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