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Resumen

Este articulo presenta una relacién formal entre el cdlculo CCS de Robin Milner [Mil80, Mil89]
y las dlgebras de proceso (ACP) mayormente debidas a J. Bergstra y J. Klop [BK85, BW90].
Tal relaciéon formal estd dada por una funcién que mapea términos de CCS a términos de ACP
composicionalmente. A partir de esta funcién se establece un conjunto de relaciones entre los
sistemas de transiciones de ambas teorias, y entre sus términos dentro de ciertos marcos semanticos,
para concluir que, en cierta manera, la teoria ecuacional de ACP es una extensién conservativa de
la teoria ecuacional de CCS dentro del marco de los procesos finitos.

Abstract

This article presents a formal relation between the Robin Milner’s CCS calculus [Mil80, Mil89]
and the process algebras (ACP) mainly due to J. Bergstra y J. Klop [BK85, BW90]. Such a
relation is given by a compositional function which maps CCS terms onto ACP terms. From this
function we state several relations between the transition systems of both theories. We also find
certain semantics relation between the set of terms. Finally we conclude that the equational theory
of ACP is, in a certain manner, a conservative extension of the equational theory of CCS in the
framework of finite processes.

1 Introduccion

En este trabajo nos interesamos en la Semdntica de Sistemas Reactivos. Los Sistemas Reactivos son
aquellos que tienen como vocacién principal no el cdlculo de una cierta funcién de los datos de entrada,
sino el mantener una cierta interaccién con su ambiente. Ejemplos de este tipo de sistemas son las
méquina vendedoras, los protocolos de comunicacidnes, los procesadores de textos, los equipos de futbol
y cada uno de sus jugadores. Uno de los tema centrales de la Semantica de Sistemas Reactivos es el
representar y trabajar sobre la nocién de comportamiento de un sistema, que llamamos proceso en este
contexto.

Una aproximacién comun a este tema es la de construir los procesos a partir de una serie de
procesos elementales y algunas formas de combinarlos para construir procesos mas complejos. Estas
construcciones son las llamadas dlgebras de procesos (tambien llamados lenguajes de descripcién de
procesos). Esta aproximacién composicional tiene dos grandes ventajas. La primera de ellas es que
la eleccién de los combinadores representa una intuicidén sobre las operaciones fundamentales en los
sistemas reactivos y en algun sentido, de los lenguajes de programacién que podriamos usar para

*In Proc. of PANEL’'94, XX Conf. Latinoamericana de Informética. Setember, 1994. Mexico.



construirlos. De esta manera las &lgebras de procesos son lenguajes de programacién elementales
donde aparecen solamente los elementos referentes al control y al comportamiento observable desde el
exterior. La segunda es que las &lgebras de procesos son verdaderas algebras, provistas entonces de
técnicas de prueba conocidas en matematicas.

La multiplicidad de &lgebras propuestas desde inicio de los 80 (CCS [Mil80], SCCS [Mil83],
CSP [BHRS84], ACP [BK85, BW90], CHOCS [Tho89], ATP [NRSV90], = calculus [MPW92]) mo-
tiva el estudio comparado de ellas. Esto nos permite comprender a un &lgebra en términos de otra, y
nos da también una manera de comprender mejor la intuicién representada detras de cada una. En
este terreno hay varias preguntas pertinentes. La primera de ellas sobre la expresividad: ;cuéles son los
modelos representables en un lenguaje dado? Otras se relacionan con los combinadores: jqué operacion
sobre los modelos representa un combinador dado? ;cudl es la relacion entre diferentes combinadores
de diferentes lenguajes?

Existen diversas formas de enfrentar estas preguntas. De manera arbitraria podemos caracteri-
zarlas como mds semdnticos o mds sintdcticos. Entre las aproximaciénes mas seménticas podemos
estudiar los modelos que aceptan las diferentes &lgebras, como se hace en [Bro83]. Como todas ellas
aceptan como modelos los Sistemas de Transiciones (ST), ésto nos da un territorio comin donde rela-
cionarlas. Nuestras preguntas del parrafo anterior se reducen a: jcuéles son los ST representables en
un lenguaje? ;qué operaciones en los ST representa cada combinador? ;qué relacién hay entonces
entre las operaciones que representan combinadores de algebras diferentes?

Un enfoque mas sintdctico (que seguimos aqui) es el de comparar diferentes lenguajes a partir
de su signatura (sus combinadores), estudiando con detalle las Especificaciones de los Sistemas de
Transiciones (TSS) [BIM88, GV89], que son utilizadas para dar semdntica sobre los ST siguiendo la
técnica introducida por Plotkin en [Plo81]. A nuestro entender, esta aproximacién permite atacar con
simplicidad y detalle una de las cuestiones planteadas: ;cudl es la relacién entre diferentes combinadores
de diferentes lenguajes?

En este trabajo mostramos un caso de aplicacién de las técnicas arriba descritas para el andlisis de
diferentes teorias en el caso particular de dos dlgebras de procesos bien conocidas: CCS [Mil80, Mil89]
y ACP [BK85, BW90].

Para establecer esta comparacién presentamos y estudiamos con detalle una traduccién composi-
cional ® de los términos finitos (sin recursién) de CCS sobre los términos (finitos) de ACP. Formal-
mente, ® : Tccs — Zacp,. Esta traduccidn se realiza sobre una instanciacién particular de ACP, con
un alfabeto de acciones y una funcién de comunicacién adecuada.

Esta traduccién es directa sobre los combinadores de suma no deterministica y renombre. Un poco
mas delicados son los casos de la restriccién y el prefijo, debido, en el primer caso, a que las acciones en
CCS son vistas conjuntamente con sus acciones complementarias, mientras ACP las individualiza, y
en el segundo, al hecho de disponer en ACP de una primitiva mas fuerte que el prefijo: la composicion
secuencial. Finalmente, la operacién de concurrencia merece particular atencién, ya que en ambas
teorias poseen comportamientos diferentes en el caso de establecer comunicacién.

Desde el punto de vista de las TSS, la funcion ® puede extenderse canénicamente de los terminos
a los literales, las reglas de inferencia y a las pruebas de las transiciones. En este sentido, al definir ®
composicionalmente, hemos dado tambien una traduccién de la TSS de CCS.

Mostramos aqui que las traducciones de las reglas de CCS son reglas derivables de las de ACP.
Concluimos directamente que la imagen de todas las transiciones de un proceso P de CCS son tran-
siciones de ®(P). Vemos también que ACP es estrictamente mas grande que CCS, en el sentido que
exiten términos de ACP que no son imagen de ningun término CCS. Inclusive restringiendonos a los
términos que se encuentran en ®(CCS) la TSS de ACP no es una extension conservativa de la de
®(CCS): en algunos casos el término ®(P) interviene en mas transiciones que las P. Esto dltimo nos
dice que, considerados como sistemas de transicion, P y ®(P) no son isomorfos, y mostramos también



ejemplos donde no son fuertemente bisimilares [Par81]. Hemos caracterizado una familia grande de
Toos donde la @ es una bisimulacién, que incluye al conjunto de términos en los que no aparece el
operador de concurrencia.

Para el caso general, para todo el conjunto términos CCS, probamos que ® es una 7-bisimulacion
enraizada [Mil80]. Esto nos dice que en la parte alcanzable por ®, CCS y ACP difieren en algunos
pasos invisibles, pero que estos pasos pueden encontrarse en posiciones no importantes dentro de la
estructura arborescente.

Como corolario de lo anterior se prueba que todo par de término de CCS que son equivalentes en la
teoria ecuacional de CCS, sus traducciones también lo son en la teoria ecuacional de ACP, y viceversa.
Esto es, la teoria ecuacional de ACP, es en, algun sentido, una extensién conservativa de la de CCS.

La estructura de este trabajo es la siguiente: En la seccién 2 recordamos las nociones bésicas de
Sistema de Transiciones, las equivalencias seméanticas que van a utilizarse y las especificaciones de
sistemas de transiciones. En la seccién siguiente (3) se resumen CCS y ACP. La seccién 4 contiene
los aportes de este trabajo: la presentacién y el estudio de la traduccién composicional de CCS a
ACP,. Esta parte se concluye con los resultados sobre las teorias ecuacionales. Las conclusiones de
este trabajo son presentadas en la seccién 5.

2 Procesos

2.1 Sistemas de transiciones

Es usual describir a los procesos por medio de Sistemas de Transiciones Etiquetadas (LTS) [Kel76].

Definicién 2.1 (LTS) Un sistema de transiciones etiquetadas (LTS) es una terne P = (P, A, —)
donde P = {P,Q,...} es un conjunio de estados, A = {a,b,...} es un conjunio de acciones, y —C
P x A x P es larelacién de transicién. Generalmente escribiremos P ——Q en lugar de (P a,Q) e—.

De esta manera, P — () significa que un sistema que esta en un estado P evoluciona a otro estado
() realizando una accién a. Podemos ver que la relacién de transicién modela el comportamiento
operacional de un sistema, por esto, este estilo de modelar el comportamiento es usualmente llamado
semdntica operacional. Un LTS es generalmente representado como un grafo dirigido con raiz y
etiquetado en las aristas.

Consideraremos una accién especial 7 ¢ .4 denominada accidén invisible que representa el compor-
tamiento interno de un proceso, por ejemplo, una computadora que acaba de aceptar un comando y
estd decidiendo qué hacer, o un hombre pensando. La idea es que el observador de un proceso no pueda
distinguir facilmente la ocurrencia de la accién invisible, y el “grado de deteccién” de ésta determina
la variedad de equivalencias. Definimos A, = AU {r}.

Definicién 2.2 Consideremos el LTS P = (P, A;,—). =C P x (AU {e}) x P estd definida por:
P=Q if P = Q o si ezisten ciertos Py,..., P, €P (n>0) tal que P = Pp—— P ——... 5P, = Q,
y P=25Q si ezisten R y R tal que P=>R—> R == Q.

El operador ™ queda definido como G = a para todo a AT y T =¢.

-~

Nétese que P ——(Q implica P ==>( pero que la reciproca no se cumple en general.

Generalmente necesitamos verificar si dos procesos son iguales de acuerdo a algin criterio, por ejem-
plo, cuando testeamos si un sistema se comporta como su especificacién. Sin embargo, el criterio para
“lgualar” procesos parece no ser unico. Asi, nos encontramos con diferentes equivalencias semdniicas.
En este articulo trataremos con semdnticas de simulacién y bisimulacién. La idea principal de ambas
semanticas puede ser propuesta como un juego. Diremos que un sistema S puede simular a otro sistema



&S’ si cada accién que S’ realiza puede ser tambien realizada por S. S y &’ son similares si pueden
simularse mutuamente. La bisimulacién es explicada por el mismo juego con una regla adicional: en
cualquier momento, el rol de los sistemas & y S’ pueden cambiar.

Definicién 2.3 (Semdntica de simulacién) Consideremos el LTS P = (P, A, —). Una simulacién
es una relacién S CP x P que satisface, para todo a € A:

si PSQ y P P!, entonces 3Q' € P: Q—Q' y P'SQ’.

Un proceso P puede ser simulado por otro proceso () (notacién PCQ), si existe una simulacién S tal
que PSQ. Dos procesos P y ) son similares (notacidn P = Q), st PCQ y QCP.

Definicién 2.4 (Semdntica de bisimulacién (fuerte)) [Par81] Consideremos el LTS P = (P, A,
—). Una relacién S C P x P es una bisimulacién (fuerte) si y solo si S y S~ son simulaciones. Dos
procesos P y () son (fuertemente) bisimilares (notacidn P <« @), si eziste una bisimulacién S tal que

PSQ.

Definicién 2.5 (Semdntica de 7-bisimulacién) [Mil80, Mil89] Consideremos el LTS P = (P, A,,
—). Una t-bisimulacidn es una relacidn S CP x P que satisface, para todo a € A, :

1. 5i PSQ y P P!, entonces Q' € P: Q==>Q' y P'SQ’;

2. 51 PSQ y Q—=>Q’, entonces AP’ € P: P==P' y P'SQ’.

Dos procesos P y () son T-bisimilares (notacién P <, Q), si existe una 7-bistimulacién S tal que PSQ.
Dos procesos P y () son 7-bisimilares enraizados (rooted 7-bisimilars), (notacidn P <., Q) si
P <, Q y ademds:

1. PSP implica 3Q",Q': Q-5Q"'=Q' y P <, Q';
2. Q-Q" implica AP" P': P LP'=SP y P o, Q.

Teorema 2.1 << es una equivelencia mds fina que = y que <., . Ademds <., es mds fina
que =g

2.2 [Especificaciones de sistemas de transiciones

En la tarea de verificacién, uno no acostumbra a demostrar propiedades sobre el sistema completo, sino
sobre subsistemas de éste, esto es, sobre partes que serdn insertadas en un cierto contexto. Entonces,
necesitamos equivalencias que sean preservadas por contextos, necesitamos congruencias. Un contexto
es una pieza de un sistema construido de cierta forma con un “hueco”. Tal “cierta forma” es establecida
por el lenguaje con el que estemos tratando, el cual puede ser dado por una signatura.

Definicién 2.6 (Signaturas y términos) Une signatura es una estructure ¥ = (F,r) donde F es
un conjunto de nombres de funciones (u operadores), yr: F — N es la funcién rango que da la aridad
de los operadores. Un operador de aridad 0 se denomine constante.

Sea V un conjunto de variables. El conjunto de (X-)términos sobre V (notacién 7(X,V)) es el
menor conjunto que satisface:

-VCTEY);

-pEF yty,...  try) €T(X5,V) implica ¢(t1,...,trg)) €T(E, V).
Los términos que no contienen variables se denominan cerrados. Denotaremos con 7(Z) al conjunto
de los térmanso cerrados.

Definicién 2.7 (Congruencia) Una relecién de equivalencia = € 7(Z) x 7(X) es una relacién de
congruencia para 3 si para todo ¢ € ¥ y todo término cerrado uy, ..., ur(g),v1, .., Vr(¢) Se tiene

Vie{l,...,r(¢)}: u; = v; implica ¢(uy, ..., ury)) = o(v1, ..., vr(g))



En la seccién previa, hemos visto como representar el comportamiento de un sistema por medio
de LTSs. Tal sitema estard representado por un programa o una especificacién (un término) en un
dado lenguaje (una signatura). Entonces, un LTS puede dar la seméantica de un término. Un método
comun para definir esta clase de sistemas de transiciones es por medio de especificaciones de sistemas
de transiciones.

Definicién 2.8 (TSS) [Plo81, BIM88, GV89] Una especificacién de sistemas de transiciones (TSS)
es una terna | = (X, A, R), donde ¥ es una signatura, A es un conjunto de etiquetas o acciones y R
es un conjunto de reglas de la forma:

{ty Z5th |k € K}

-2

siendo K un conjunto indice, t,t},t,t' € T(X,V) y ax,a € A. Las ezpresiones de la forma t 1
se denominan literales. En una regle r € R, los literales sobre la linea se llaman premisas de r, y el

literal debajo de la linea,conclusion de r. Una regla se denomina axioma si su conjunto de premisas es

’ g o a
vacio, y en tal caso escribiremos t —1' en lugar de L

P

. « ey a . - 4
En este marco, diremos que una transicién ¢t — 1’ es posible si ésta puede ser probada en T.

Definicién 2.9 (Prueba) Sea T = (2,4, R) un TSS. Una prueba pare un literal ¢ en T (notacidn
T F &) es un drbol invertido (que bifurca hacia arriba) bien fundado, donde sus nodos estdn etiquetados
con literales t =1 siendo t,t' € T(X,V) y a € A, tal que:

- la raiz estd etiquetada con &,

- sty es la etiqueta de un nodo s y {xx|k € K} es el conjunto de etiquetas de los nodos inmediata-
mente sobre s, luego exziste una regla {Ckl]zieK} € R y una sustitucion 0 : V — T(X,V) tal que x = 0(()

¥ X& = 0(C)-

Definicién 2.10 (El LTS especificado por un TSS) Sea T = (X, A,R) un TSS. El LTS especi-
ficado por Testd dado por P = (T(X), A, —') donde —' estd definida por: t —="t" sii T F t =1’
(Generalmente evitaremos diferenciaciones escribiendo — en lugar de —'.)

3 Las teorias de concurrencia

En esta seccién introducimos las teorias de concurrencia que vamos a tratar.

En lo siguiente utilizaremos la siguiente nomenclatura: si T es una teoria, luego X1 es la signatura
de T, 71 su conjunto de términos, T el TSS que define T, y asi siguiendo. Ademds, para cualquier
conjunto de simbolos {y1, ..., ym} tal que {71, ..., ym}NA = 0, definimos A,, ..., = AU{y1, ..., vm}.

3.1 CCS (Calculus of Communicating Systems)

Este cédlculo fue introducido por Robin Milner en [Mil80]. El siguiente resumen fue adaptado de
[Mil85, Mil89, Glag6].

3.1.1 Sintaxis

Sea A un conjunto de nombres (a € A). Sea A un conjunto de co-nombres (a € A) tal que ANA = 0.
Ademds A y A son coordinables de acuerdo a la biyeccién a — 3. Diremos que 3 es el complemento
de a. Sea A = AU A. La nocién de accién complementaria es extendida a .4, haciendo T =7y a =«
para todo a € A,.

Sea Roes el conjunto de funciones de reetiquetado, esto es, de las funciones f : A, — A, tal que

f(r) =7y f(@) = f(a).




La signatura de CCS, X¢cs, contiene la constante 0 (denominada inaccién), los operadores unarios
a. (prefijo, definido para todo a € A,), \ X (restriccién, definido para todo X C A) y [f] (renombrado,
definido para todo f € Roes), més los operadores binarios + (suma) y | (composicién).

Asumiremos que a. asocia mds fuerte que | y a su vez | asocia méas fuerte que +.

3.1.2 Semdntica operacional

La semantica operacional de los términos CCS estd definida por el TSS Tces = (Zces, Ar, Rees)
cuyas reglas son dadas en la Tabla 1, donde a € A,.

Es bien conocido que tanto la bisimulacion fuerte como 7-bisimulacién enraizada son congruencias
para todos los combinadores de CCS.

3.1.3 Teorias ecuacionales

En las tablas 2 y 3 damos dos teorias ecuacionales para CCS, donde a € A,. Dado que + es asociativo
y conmutativo, escribiremos Z P; por P +---+ P,. El conjunto de axiomas &, se forma con
i€{1,...,n}
los de £ maés los adicionales.
Los siguientes teoremas estabelecen un modelo completo y correcto para cada uno de los sistemas
de axiomas para procesos finitos, esto es, para 7ces.

Teorema 3.1 Para todo P,Q) € Tccs, P = Q sit EF P =Q, esto es, Tecos/— EE.

Teorema 3.2 Para todo P,QQ € Tocs, P <,y Q sii & F P =Q, esto es, Tocs/<,, E&r.

3.2 ACP (Algebra of Communicating Processes)

Esta seccidn resume resultados aparecidos mayormente en [BK85, BW90]. Utilizaremos ,y, 2 como
variables (en lugar de P, ), R) para seguir la notacién de la literatura. ACP, es generalmente llamada
ACP. Nosotros adoptamos este nombre para evitar confusién y poder usar ACP maés generalmente.

3.2.1 Signatura

Sea A un conjunto de constantes que no contiene a é y a 7. Sea Racp el conjunto de las funciones
de reetiguetado, esto es, las funciones f : A — AU {r é}. La signatura contiene las constantes «
(acciones atémicas, a € A), é (deadlock o inaccién) y 7 (accién invisible), los operadores unarios py
(renombrado, definido para toda f € Racp), I (encapsulamiento, definido para todo H C A) y
71 (abstraccién, definido para todo I C A), y los operadores binarios - (composicién secuencial), +
(composicién alternativa), || (composicién paralela o merge), || (merge de izquierda) y | (merge de
comunicacién).

En general, consideraremos que - asocia més fuerte que ||, || y |, y estos operadores lo hacen mas
fuerte que +. Asi, zy||z + wv significa ((z - y)||z) + (u - v).

3.2.2 Teorias ecuaclonales

Una funcién de comunicacién sobre A es una funcién parcial v : A x A — A satisfaciendo conmuta-
tividad y asociatividad. Si y(«a, b) no estd definida, para ciertos a, b, diremos que a y b no comunican.
Una accién a tal que a = y(b, ¢) para ciertos b, ¢, se denomina accidn de comunicacidn.

Las Tablas 4 y 5 muestran dos conjuntos de axiomas, donde a,b € As, H, I C Ay f € Racp-
Existe una consideracién especial: 7 y 77 no pertenecen a ¥5cp,.. Ademads, el conjunto de axiomas
para ACP. estd formado por los de ACP,. mds los adicionales.

Notar que tanto ACP,. como ACP, son teorias parcialmente especificadas dado que dependen no
s6lo del conjunto de constantes A, sino también de como se define ~.



Act aP2p

P p Q-5qQ
Sumy ——— Sum; ——————
P+Q—r P+Q-5qQ
Com; ﬂ Comy w
PIQ—P'|Q PlQ—P|Q
PP Q5
Comyj P10 PG (a # 1)
R R
PA\X — P\X P[f]wpl[f]
Tabla 1: Semdéntica operacional de CCS
Al P+Q=Q+7P Rs1 0\X =0
A2 P+(Q+R)=(P+Q)+R Rs2  (P+Q)\X =P\X+Q\X
A3 P+4+P=P Rs3 (a.P\NX =(@a.PN\NX =0 ifaecX
A4 P4+0=P Rs4 (a.P\X = a.(P\X) ifa,a¢ X
RIL 0[] =0 RIS (a.P)[f] = £(a)-(P)L/]
RI2 (P4 Q)] = Plf1+Qlf]
A8 PIQ=) 0 (F1Q) + Y br(PIQk) Y. T(BQw)
jeJ keK

]EJ,kEK,aj:E;é'r

donde P = Zaj.Pj vy@Q = Z b .Qr

jeJ ke K

Tabla 2: Axiomas de CCS para bisimulacién fuerte: &

A5 a.r.P=a.P
A6 P+7P=r1P
A7 a(P+71.Q)+a.Q=a(P+710Q)

Tabla 3: Axiomas adicionales para 7-bisimulacién enraizada: &,




3.2.3 Los modelos de términos

ACP agrega la nocién de terminacién satisfactoria. Como vimos, el proceso de inaccién (0 en CCS, §
en ACP) no puede realizar ninguna accién. Asi, nada mas puede ocurrir una vez que éste es alcanzado.
Por otro lado, la terminacién satisfactoria propone continuar ejecutando en la manera en que esto sea
posible. De esta manera, un proceso debe informar que ha terminado satisfactoriamente y por ello
necesitamos una nueva accién. Sea 4/ tal accién (léase tick). Esta es incluida no sélo en el conjunto
de acciones sino también en el conjunto de estados. Entonces, al escribir a in/ estamos diciendo que
el proceso a puede realizar una accién a y terminar satisfactoriamente. Esto nos lleva a considerar +/
como una nueva constante dentro de la signatura.

Definicién 3.1 El TSS para Tacp, estd definido por Tacp, = (Zacp, U {\/},A\/,RACPC), donde
Racp, estd dado en las Tablas 6 y 7 con a,b,c € A.

Definicién 3.2 [D’A94] El TSS para Tacp, estd definido por T acp, = (Zace, U{v}, A:/,Racp, ),
donde Racp, estd dado por Racp, definido en a,b,c € A, exceptuando las reglas M5 a M7y Cml1 a
Cm3, mds las reglas dadas en la Tabla 8.

Los siguientes teoremas establecen los modelos para las teorias ecuacionales dadas anteriormente.
Teorema 3.3 Para todo ¢,y € Tacp,, ¢ & y s1t ACP. o =y, esto es, Tacp./<— = ACP..

Teorema 3.4 [D’A94] Para todo ,y € Tacp,, * ©rr y 56 ACP, 2 =y, esto es, Tacp, /=,, F
ACP,.

Al r+y=y+zw CM1  zlly=cz|ly+ylle+zly

A2 t+y+z2)=(x+y)+= CM2 al| ¢ = ax

A3 rt+ae=ux CM3 az|l y = a(z||y)

A4 (x+y)z =2z +yz CM4 (r+y)llz=2llz+vy|l =

A5 (zy)z = x(yz) CM5 (ax|b) = (alb) - »

A6 r+é=u CM6  (albz) = (alb) -«

A7 e =16 CM7 (ax|by) = (a|b) - (z]|y)
CM8 r+y)|z=x|z+y|z

CF1 alb = vy(a,b) si~ estd definida CM9 e|(y+z) =zly+ x|z

CF2 alb =146 en caso contrario

D1 m(a) =a siag¢ H RN1 pr(6) =146

D2 m(a) =6 siae H RN2 psla) = f(a) sia#6

D3 O (v + ) Op (v )+3H( ) RN3  ps(z+y) = ps(x) + ps(v)

D4 On(ey) = O(e) - () RNA  py(e9) = ps(2) - 53(0)

Tabla 4: Axiomas para ACP,



Do Og(r)=r1 TM1 |z =r2
RNO pe(r) =7 TM2 relly = 7(x||y)
TI0 m(r)=r1 TC1 Tle =6
TI1 r(a) =a sia¢l TC2 z|lr =46
TI2 r{a) =7 siael TC3 Tely = x|y
TI3 (e +y) = 71(x) + m1(y) TC4 x|ty = 2|y
TI4 r1(ey) = () - 71(y)
T1 rT ==X T3 a(re +y) = a(re + y) + ax
T2 Tr=Trx+ =z
Tabla 5: Axiomas adicionales para ACP.;
a v
Act a—+/ End =6
a I a
A = RPN e A
r+y—a r+y—y
a 12 a
St ) se Y
ry— 'y Ty —y
r—z y—y
M1 ———— (@' # V) M2 ——— (/ # V)
|ly—'lly rlly— x|y
wz 2V wa 4=V
zlly—y zl|ly—u
r—z yLy'
M5 —————— (v(a,b)=c, "y E{V/})
zlly—a'lly
a b ’ a I b
M6 SV I Gy =) wr o PV =
zlly—y lly— !
a a
mi 2"y Lm2 LY
el y—a'lly rlly—y

Racp,




a by

Cm1 Y a8y =, oo € V)
zly—a'|ly
a b ' a ' b
Cm?2 w (7(a,b) = ¢) Cm3 w/ (7(a,b) = ¢)
zly—y' xly— '
a a
Rell — 2= () Relz v
f(a) p f(a)
ps(x) = ps(@') ps(z) =
r—z , x4/
Encl — (a ¢ H, ' #+/) Enc2 ——— (a ¢ H)
O (2) — Om (2') Om (x) —+/
Tabla 7: Racp, (continuacién)
a ’ a I
Absl # (ag I, ' #£4)) Abs2 l;,ri (ael, 2’ £4))
1(x) — 71(2') 1(x) —71(a')
abss 2V (g abst 2V e
m1(z)—+/ () —+/
- o =5 ! y:5>y// 22! y//L)y/ (v(a,b) = e,
x”yL)x’Hy’ xlaylax”ay” g {\/})
Mé =" y==y" "2/ y”Ly’ (v(a, b) = ¢,
T 8 )
M7 x:e>l‘” y:5>y// IHLZ‘/ y//L)\/ ('y(a,b):c,
x|y ==z’ "y ¢ {v3)
ot o=t y:5>y// I, y//L)y/ (v(a,b) = e,
x|yL>x’||y’ xlaylax”ay” g {\/})
Cmo =" y=y’ "2/ y”Ly’ (v(a, b) = ¢,
c 1 /1
oy 8 )
O3 o =5 ! y:5>y// 22! y//L)\/ (’y(a,b) —

zly

N 'y ¢ 4{v/3)

Tabla 8: Reglas adicionales para Racp,




4 Traduccion de CCS en ACP-

La relacién entre ambas teorias es establecida mediante una funcién composicional ® : 7ccs — Zace, -
Mostraremos que Tccs estd “inserto” en Tacp, utilizando ®. Esto nos indicard que, para todo
P € 7cces, si P puede realizar una accién «, también podrd hacerlo ®(P). Veremos también que la
reciproca no se cumple y estudiaremos este caso.
Los resultados mostrados a partir de ahora han sido completamente demostrados en [D’A94].

4.1 La funcién @

Como ya hemos visto, ACP, no es una teoria completa, ésta depende del conjunto de constantes A y
de la funcién de comunicacién . Estableceremos entonces la teoria completa con la que trabajaremos
definiendo A y 7.

Nota 4.1 Consideraremos la teoria ACP, donde el conjunto de constantes A es el mismo conjunto
A=AUA utilizado en CCS, yv: Ax A — {1} estd definida por v(a,a) = v(a,a) = 7 (e indefinida
en cualquier otro caso).

En la subseccién 3.2 pediamos que ¥ : A x A — A que contradice lo anterior. Al mismo tiempo
considerdbamos la posibilidad de que més de dos procesos se comuniquen. Esto no ocurre en este caso
y entonces v estd bien definida. (Note que cumple asociatividad y conmutatividad.)

Definicién 4.1 Definimos & : Tccs — 7Tacp, inductivamente de acuerdo a la estructura de los
términos de Togs como:

def def

2(0) = ¢ 2(PlQ) = 2(P)[[®(Q)

3(a.P) ¥ o ®(P) 3(P\X) ¥ 05 (®(P)), donde H ={alae Xvae X}
(P+Q) = a(P)+2(Q)  B(PL) X pr(3(P))

Nos abusaremos de la notacién y diremos que H = X U X.

De la definicién se sigue inmediatamente que ® estd bien definida. Consideremos el proceso a
(€ Tacp. ). Estd claro que no existe P € 7ocs tal que ®(P) = a; esto implica que ® no es suryectiva.
Por otro lado, puede verificarse simplemente que & es inyectiva haciendo induccién estructural.

& puede extenderse trivalmente a literales haciendo ®(P -2+ Q) = ®(P) 2 &(Q). Anélogamente
se extiende ® a reglas y conjunto de reglas.

4.2 Relacién entre el comportamiento operacional de 7ccs y Tace,

En esta seccién relacionaremos ambos sistemas de transiciones, esto es, Pccs y Pacp,-

Definicién 4.2 Definimos el TSS ®(Tces) = (Zace, , Ar, 2(Rees)). (Ver Tabla 9.)
Los siguientes lemas son facilmente demostrables:

Lema 4.1 Sean P,Q € Tocs. Luego Tees H P——Q sii ®(Tces) F @(P)LNI)(Q).

Lema 4.2 Toda regle de ®(Rccs) es demostrable en Tacp,. Ademds, para todo z,y € Tace,,
®(Tees) F ¢y implica Tace, - r—sy.

Demostracién: Ver Tabla 9. La segunda parte sigue inmediatamente. m

Corolario 4.2.1 Sean P, € Tccs. Luego Tees F P——Q implica Tacp, - @(P)LNI)(Q).

Corolario 4.2.2 Sean P,Q € Togs. Luego Ya € AU{c}: P==Q implica (P)==>3(Q).



P(Act) a-r——z

®(Sum;) = Altl cona' £/ ®(Sumy) = Alt2 con 2’ £/
®(Com;) =M1 ®(Comy) = M2
a. g a oy
&(Coms) ——— YV (427
zlly— /||y’
®(Res) =Encl con H=XUX ®(Rel) = Rell con f € Reocs

Tabla 9: @(Rccs)
Demostracién: Se sigue inmediatamente de la definicién de = y el corolario anterior. m

Lema 4.3 No eziste P € Togs tal que @(P)Lm/ en Pacp, .

Demostracién: Ver Corolario 4.6.1 (y Lema 4.6). =

Este lema establece que no hay ningin proceso definido en CCS que pueda terminar (satisfactoria-
mente). Esto comienza a mostrar diferencias entre CCS y ACP. Entonces nos preguntamos si, siendo

P € Tocs, para toda transicién @(P)va en Pacp, existe una respectiva P-2,Q con ®(Q)==zen
Pces. La siguiente nota nos responde negativamente.

Nota 4.2 En general no se cumple que ®(P) - &(Q) impliqgue que P —+Q. Por ejemplo, conside-
remos el término CCS 1.a.0|a.0. Por la definicidn de ®, tenemos que ®(r.4.0|a.0) def rab||as. Por la
regla M5, Taé||as — §||6, mientras no es cierto que 7.4.0|@.0 —-0|0. Sin embargo, 7.a.0|@.0 =500, lo

que implica que T.a.0|E.0:E>0|0. De esta manera, la traduccidn puede introducir nuevas transiciones.
Este ejemplo es clarificado en la Figura 1.

Esta clase de transiciones (esto es, las obtenidas después de comunicar dos procesos donde al menos
uno de ellos comienza realizando un 7) es la unica que hace la diferencia. Para el siguiente lema vamos

<
<

<
<

<
<

7.a.0[a.0 Tad||ab

Figura 1: ® introduce nuevas transiciones



a considerar la comunicacién en ACP, sélo cuando los procesos involucrados se dispongan a realizar
las acciones complementarias. Para ello consideremos la regla

a. b
r—a y—y

M5’ (v(a,b)=¢c A 2"y ¢ {/})

z|ly—— ||y
la cual es claramente demostrable en Tacp,. Sea —I]—AA/ICPT el TSS obtenido de Tacp, cambiando la

regla M5 por la regla M5'. Es facil observar que T acp, permite mas transiciones que —I]—AA/ICPT. Entonces
podemos decir:

Lema 4.4 Sea P € Tccs. St —I]—AA/ICPT F ®(P) -2z, entonces eziste Q € Tocs tal que Q) =xy
Tocs F PLQ.

Demostracién: Aplicaremos induccién estructural sobre P. (Obviamente, no consideraremos los
a
casos donde ®(P) — 4/ porque estos nunca ocurren por Lema 4.3.) Demostraremos el caso en que

P = Q|R, el resto queda en manos del lector.

Digamos que ®(Q|R) def 3(Q)||®(R) 2> 2.

Supongamos que ésta proviene de aplicar la regla M1, entonces ®(Q) ——y y = = y||®(R). Por
hipétesis inductiva 3Q' : ®(Q') = y y @ — @Q'. Aplicando la regla Com;, Q|R -2 Q'|R. Ademés
z = ®(Q'|R) por definicién de .

El caso en que M2 es aplicada es similar.

Supongamos que M5’ es aplicada. Luego, para algtin b, ®(Q) Ly y ®(R) Lz; ademéas z = y||z y

a = 7 (por ). Por induccién, 3Q': ®(Q )=y vy QLQ', yIR : ®RY=zy R R Finalmente,
2(Q")][@(R') = &(Q'|R') y, por Coms, QIR-Q'|R. m

5
Il

Nota 4.3 Ezisten ciertos casos patolégicos que satisfacen el Lema 4.4 ain si M5 es considerada; por
ejemplo, 7.4.0|a.0 + 7.(0|0) o bien 7.¢.0]7@.0 + @.0[@.0.

. . b .
A partir de ahora, cada vez que escribamos algo como P == —— - :p>Q, querremos significar
. . b
que existen ciertos P’, P", P" tal que P== P' — P" %, p"" L5 ().

Lema 4.5 Sea P,Q € Tecs. St P= P y Q== LQ', luego
1. P+Q= 2P’ 5. PIQ= X P'|Q
2. P+ Q= 1 6. PlQ== > P|Q’
3. PA\X==-%P\X,sia¢ X Na¢X 7 PlQ=-P|Q,sia=1
4. Plf]=> 1 pr

Demostracion: Todos los casos se demuestran por induccién en la definicién de == excepto el item
7 que se demuestra a partirde 5y 6. m

Reformularemos el Lema 4.4 de manera de considerar el TSS T acp, -

Lema 4.6 Sea P € Tcos. Si ®(P) 2z en Pacp,, luego © # / y eziste un Q € Tccs tal que
@(Q) =Y P:E> LQ en Pocs.

Demostracién: Por induccidn estructural en P. Nuevamente, sélo consideraremos el caso P = Q|R.

Supongamos que ®(Q|R) et 3(Q)||®(R) > x.

Supongamos que ésta proviene de aplicar la regla M1, entonces ®(Q) vy, y Z /' 7 © = y||®(R).
Por hipétesis inductiva 3Q' : ®(Q") =y y Q== -2+ Q’. Por Lema 4.5(5), Q|R=> -2+ Q’|R. Ademés
z = ®(Q'|R) por definicién de .



El caso en que la regla M2 es considerada es andlogo.
Las reglas M3 y M4 contradicen la hipdtesis inductiva.

Supongamos que M5 es aplicada. Luego, para algin b, ®(Q) = y'Ly y ®(R) = PRI
Ademaés » = y||z y a = 7 (por definicién de 7).

Por definicién de ==, existen yo,...,yn, 7 < 0 tal que ®(Q) = yo —— Y1 —— - —— Y = y'Ly
(Recordemos que estamos tratando con procesos finitos, entonces n es un nimero finito.) Ahora
podemos aplicar la hipétesis inductiva sucesivamente, esto es, 3Q1 : ®(Q1) = y1 vy Q = 5Q,
luego 3Q; : ¥(Q2) = y2 ¥ Q1 => ——Q3, y asi continuando hasta llegar a que 3Q’ : ®(Q )=y y
Qrn = LQ’ Entonces Q== Q1= ——- = 5 Qp = LQ', esto es, Q== LQ’

Anélogamente IR’ : ®(R) =2y R=> LR

Finalmente, por Lema 4.5(7), Q|R=> —— Q’| R’ donde &(Q’'|R’) def S(QN|B(R) = y||z = .

No es simple, pero utilizando la mismas técnicas que para demostrar el caso de M5, podemos ver
que M6 y M7 contradicen la hipétesis inductiva. m

Corolario 4.6.1 (Lema 4.3) No eziste P € Tcos tal que @(P)im/ en Pacp, .
Corolario 4.6.2 Para todo a € AU{c}, ®(P)==z implica 3Q € Tocs: H(Q)=x A P==Q.

Demostracién: Se sigue inmediatamente de la definicién de = y el Lema 4.6. =

4.3 Relacién entre 7ccs y 7acp. en las distintas semanticas

Los principales conceptos en la comparacién entre CCS y ACP.; son expuestos en esta seccién. Se dan
un conjunto de teoremas estableciendo relaciones semanticas entre 7ccs ¥ 7acp,. De hecho, veremos
que la funcién & es por si misma muchas de esas relaciones.

Recordemos que una funcién es una relacién. A partir de ahora, consideraremos a ® como una
relacién, esto es, ® € Tcos X Tacp,, v escribiremos P®x por ®(P) = .

Utilizaremos la notacién R : P <P’ para decir que R C P x P’ es una simulacién de términos de
P en términos de P’, y andlogamente para las otras equivalencias.

Teorema 4.7 Para todo P € Tocs, PE®(P). Mds ain, ® : Tccs CTace,

Demostracién: Inmediato por Corolario 4.2.2. m

Nota 4.4 El ejemplo dado en la Nota 4.2 deja claro que &1 no es una simulacidn de términos de
Tacp, en términos de Toccs. Esto implica que ® no es una bisimulacién en Tcces X Tacp, -

A pesar de esta nota, podemos obtener un subconjunto de términos CCS en el cual se cumpla
que ® sea una bisimulacién. Como vimos en la Nota 4.2, el problema es generado por el operador de
concurrencia y sélo en ciertos casos de comunicacién, més precisamente al aplicar una instancia de M5
distinta de M5’ en la prueba de una transicién. Sea Tces\m = {P|P € Toes A no existe derivativa
de ®(P) probada utilizando una instancia de M5 distinta de M5’ }. Luego el siguiente teorema se
satisface:

Teorema 4.8 Para todo P € Toos\m, ®(P)CP. Mis ain, @' : Tacp, S Tocs\m-
Corolario 4.8.1 Para todo P € Tcos\m, P = ®(P). Mds ain, ® : Tces\m & Tace, -

Hasta ahora sélo hemos considerado los procesos concretos (la accién invisible es considerada “tan
observable” como el resto de las acciones). Bajo abstraccién tenemos nuevas consideraciones.



Teorema 4.9 Pare todo P € Tocs, P =, ®(P). Mds ain, ® : Toos =+ Tace, -

Demostraciéon: Supongamos que P®u.

-~

1. Sea P—+(). Dado que —— implica == para todo a, y considerando el Teorema 4.7, tenemos
que Jy: z 5y y Qdy.
2. Supongamos que = —y. Por el Lema 4.6, existe () tal que P== -5 Q y Q®y. Pero P==> Q)

implica P==>Q, lo que concluye la demostracién. m

Teorema 4.10 Para todo P € Tccs, P 24 B(P).

Demostracién: Por el Teorema 4.9, P <, ®(P). Sélo nos queda demostrar que se cumplen las
condiciones sobre la rafz (ver Definicién 2.5).

Supongamos que P —— (). Luego, por el Corolario 4.2.1, ®(P) — &(Q). Entonces ®(P) ——
= &(Q) y ademds Q <, &(Q) por el Teorema 4.9.

Supongamos ahora que ®(P)——y. Por el Lema 4.6, existe ) such that P== - (@Q and ®(Q) = v.
Si P=5P-5Q, luego P—5Q==Q. En otro caso, existe P’ tal que P — P'== - que implica
P P'=5 Q. Como Q =, ®(Q) = y por el Teorema 4.9, la prueba queda concluida. =

El siguiente teorema establece que la teoria ecuacional ACP; es una extensién conservativa via &
de &, la teoria ecuacional de CCS para r-bisimulacién enraizada.

Teorema 4.11 Sean P,Q € Tces. Luego &+ P = @ sii ACP, - ®(P) = 3(Q).

Demostraciéon:
EFP=Q iff Pe, Q
iff (ID(P) hanss P Sy Q Rl (ID(Q)
iff ®(P) <, (Q)
iff ACP, | ®(P)=®(Q)

Teorema 3.2)
Teorema 4.10)

£, es transitiva)
Teorema 3.4)

P

5 Discusion y conclusion

Hemos presentado una traduccién composicional & de los términos de CCS a los términos de ACP.
Ella nos ha permitido comparar ambas teorias en tres aspectos: qué correspondencia hay entre los
operadores de ambas teorias, bajo qué criterios una teoria se adecua a otra y cudn expresiva es una
teoria respecto de la otra.

Debido a la restriccién impuesta sobre 7, podemos ver que la comunicaciéon en ACP es mucho
més poderosa que en CCS. Mientras ACP permite que muchos procesos compuestos en concurrencia
se sincronicen en una unica accién de comunicacién (esto depende de la definicién de ), CCS sélo
permite dos. CCS restringe la comunicacién a acciones complementadas la cual es ocultada al “emitir”
T como accién de comunicacién.

En la concurrencia, no solo la comunicacién es un caso de estudio. Si sélo considerdramos el
subconjunto de términos de CCS que no contienen el operador de concurrencia, veriamos que cada uno
de ellos es fuertemente bisimilar a un término de ACP, (esto es implicado por el Teorema 4.8). Sin
embargo, como se viera en la Nota 4.2, la composicién paralela introduce més transiciones en ACP,
que en CCS, determinando que la bisimulacién fuerte no se preserve. En este caso la adecuacién estd
dada por la 7-bisimulacién enraizada; esto es porque todo término CCS es 7-bisimilar enraizado a
algin término ACP..



Como vimos oportunamente, los términos de ACP que terminan satisfactoriamente no son repre-
sentables en CCS. Pero podemos intuir mds: todo término de ACP que no realice una secuencie de
acciones y termine satisfactoriamente es representable en CCS. Un poco més formalmente podemos
establecer la siguiente conjetura:

. . . ., a a
Para todo v € T(ACP,) tal que no ezista una secuencia de dertvacidn r —> ---—,/,

entonces eziste un P € T(CCS) tal que, para algin y € T(ACP,), ACP, F 2z =y y
®(P)=y.

Esta conjetura no serfa valida si pretendieramos que ®(P) = z. (Considerar como ejemplo z =

(a+b)-6.)

Si bien la composicién secuencial no existe en CCS, ésta puede ser definida a partir del operador |
y considerando una accién especial que refleje la nocién de terminacién satisfactoria (ver [Mil89]). Sin
embargo, en determinados casos no se comporta de la forma esperada.

CCS no posee un operador de abstraccién (77 en ACP,). Una definicién maés restringida fue dada
en [Gla86] (abstrae tanto una accién como su complementaria).

Ambas teorias concuerdan en que el no-determinismo no debe ser una propiedad de los operadores
(como ocurre en CSP [BHR84, Hoa85]), sino de los procesos involucrados: 7.P + 7.() representa una
eleccién no-deterministica entre los procesos P y (), mientras a.P+0.() es absolutamente deterministico.

En [D’A94] se obtienen conclusiones semejantes a las obtenidas en este articulo para las teorias
ACP y CCS sobre bisimulacién fuerte y bisimulacién de bifurcacién [GW89]. [Bro83] establece una
relacién entre CCS y CSP sobre un dominio de 4rboles en el modelo de seméntica de falla (failure
semantics [BHR84]). [Gla86] da una axiomatizacién conjunta de CCS y CSP. En [D’A94] se establece
una relacién entre ACP y CSP en el estilo seguido por este articulo.
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