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Einleitung

1 Einleitung

1.1 Kurzüberblick

Eine gegenẅartig explosionsartig an Bedeutung und Verbreitung gewinnende Technologie ist die
der weltweiten und lokalen Vernetzung von Rechnern. Bekanntestes Beispiel dafür ist sicherlich
das Internet. F̈ur herk̈ommliche sequentielle Algorithmen bilden klassische Modelle der theoreti-
schen Informatik wie z.B. endliche Automaten und die Turingmaschine eine gut ausgebaute Basis
für formale Schlußmethoden.

An der Kommunikation in Rechnernetzen sind aber mehrere Rechner beteiligt, die mit Hilfe eines
Protokolls miteinander kommunizieren. Bekannte Beispiele für solche Protokolle sind das HTTP
(Hypertext TransferProtocol), das FTP (File TransferProtocol) und das SMTP (Simple Mail
TransferProtocol), die alle auf die Internetprotokollfamilie TCP/UDP/IP (TransmissionControl
Protocol/UserDatagramProtocol/InternetProtocol) aufsetzen.

Für diese spezielle Art von parallelen Algorithmen steckt die Erforschung der mathematischen
Grundlagen trotz einiger Fortschritte in den letzten Jahren noch in den Anfängen. So ist z.B. nicht
bewiesen, daß das Internet Protokoll in jeder Situation funktioniert, daß es korrekt ist.

Für die Modellierung paralleler Probleme hat sich die Verwendung paralleler Kalküle beẅahrt. Ein
solcher paralleler Kalk̈ul ist TCBS (TimedCalculus ofBroadcastingSystems) von K.V.S. Prasad.
Auf Grundlage dieses Kalküls beschreibe ich in dieser Arbeit einen Weg zum Nachweis der Kor-
rektheit von Protokollen und zeige als Beispiel dazu, wie das Alternatig-Bit-Protokoll, ein einfa-
ches Protokoll, als korrekt nachgewiesen wird.

1.2 Der Nutzen paralleler Kalküle

In den letzten Jahren hat die Erforschung des Verhaltens verteilter und paralleler Systeme weltweit
an Bedeutung gewonnen. Mit der immer stärkeren Vernetzung der Computer und dem Vordringen
von Mikroprozessoren in weitere Felder des alltäglichen Lebens erhält das Versẗandnis der Kom-
munikation zwischen verschiedenen Rechnern, aber auch zwischen verschiedenen Programmen
auf demselben Rechner eine immer höhere Prioriẗat. Es geht dabei um Fragen der Zuverlässigkeit
von Systemen. Um diese zu beantworten, gibt es die Möglichkeit derÜberpr̈ufung jedes einzelnen
Systems mit wenig mehr als Erfahrung, gesundem Menschenverstand und einiger weniger Regeln
für die Verhinderung von unerẅunschten, immer wieder auftretenden Problemen wie z.B. dem
Deadlock, dem gegenseitigen Blockieren von verschiedenen Prozessen.

Da die heute auftretenden parallelen und verteilten Systeme aber dazu tendieren, immer komple-
xer zu werden, gewinnt der formale beweistechnische Ansatz für die Verifikation von Programmen
an Bedeutung. Dazu ist natürlich eine Abstraktion der Realität erforderlich. Diese besteht in der
Definition eines Kalk̈uls, welcher nur noch ganz wenige, für die Paralleliẗat aber entscheidende
Konstrukte aufweist und damit alles andere den bereits bekannten Techniken für die Verifikation
von sequentiellen Programmenüberl̈aßt. Diese formalen parallelen Kalküle beschr̈anken sich fast
ausschließlich auf die Modellierung der Kommunikation zwischen Prozessen. Berechnungen wer-
den in Black-Boxes vorgenommen. Diese sind einfach Funktionen, die als korrekt vorausgesetzt
werden.

Andere parallele Modelle sind z.B. Zellularautomaten (wie
”
Conway’s Game Of Life“) und die P-

RAM (ParallelRandomAccessMachine) . Erstere jedoch sind im allgemeinen in ihrer Struktur zu
starr und deswegen für parallele Probleme weniger geeignet. Bei der P-RAM hingegen erfolgt die
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Einleitung Parallele Kalk̈ule

Kommunikation implizitüber den Speicher. Damit aber lassen sich viele Aussagen der parallelen
Kalküle, die ja die Kommunikation zwischen den Prozessen untersuchen, nicht erhalten.

Der Einsatz von parallelen Kalkülen ist auch nicht, wie man leicht denken könnte, einfach nur eine
Verschn̈orkelung der sequentiellen Programmiertechnik, da viele Probleme der Realität wirklich
ein paralleles Modell erfordern, um vernünftig beschrieben zu werden. Man denke zum Beispiel
an die Telekommunikation, wo verschiedene Ortsvermittlungen zusammenarbeiten müssen, um
eine Verbindung herzustellen. Diese arbeiten dabei natürlich echt gleichzeitig und sind außerdem
auf die gegenseitige Kommunikation angewiesen.

1.3 Parallele Kalküle

Im Jahre 1978 veröffentliche C.A.R. Hoare den Artikel
”
Communicating Sequential Processes“

[Hoa78], der einen der ersten parallelen Kalküle vorstellte, und zwar CSP (Communicating
Sequential Processes), welcher seitdem häufig verwendet wird. Es basiert auf verschiede-
nen Kan̈alen, auf denen Handshaking-Übertragung1 stattfindet, d.h. ein Absender wird seine
Botschaft erst los, wenn der Empfänger sie ihm abnimmt, wenn sie sich

”
die Hand geben“.

Dasselbe Prinzip verfolgt auch die von Robin Milner in seinem 1980 erschienenen Arti-
kel

”
A Calculus of Communicating Systems“ [Mil80] vorgestellte Sprache CCS (Calculus of

CommunicatingSystems).

Auf beiden Sprachen existiert eine interessante Algebra, und die Tatsache, daß beide Autoren
mehr oder minder unabhängig aufähnliche Sprachen gekommen sind, legt nahe, daß die benutz-
ten Kommunikationskonstrukte grundlegender Natur sind. Bis dahin wurden vorwiegend höher
liegende Modelle wie Semaphore, Monitor usw. genutzt, die in der neuen Theorie problemlos
modelliert werden konnten. Ein Problem allerdings gibt es bei den Handshaking-Sprachen: Eine
Priorisierung ist nur sehr schwer modellierbar. Das liegt vereinfacht gesprochen daran, daß ein
Prozeß mit hoher Priorität, der eine Botschaft an einen anderen Prozeß mit niedriger Priorität hat,
erst dann fortsetzten kann, wenn ihm seine Botschaft abgenommen wurde, d.h. der

”
langsame“

Prozeß bremst den
”
schnellen“ aus.

1.4 Der parallele Kalkül TCBS und seine Bedeutung

Die von K.V.S. Prasad von 1991 an entwickelte Sprache CBS (Calculus ofBroadcastingSystems)
und deren Erweiterung TCBS (Timed CBS) hat dieses Problem nicht, da sie auf Broadcasting2

basiert, d.h. die Botschaft eines Prozesses ist im Prinzip für alle anderen ḧorbar, und der sendende
Prozeß kann sofort seine Arbeit fortsetzen. Außerdem ist Broadcast eigentlich das natürlichere
Mittel der Kommunikation, auch und vor allem in der praktischen Anwendung, also z.B. in einem
Local Area Network, aber auch bei der mobilen Telefonie. Punkt-zu-Punkt-Verbindungen, wie
sie von CCS und CSP benutzt werden, sind meist nur auf der Grundlage von Broadcast-Medien
implementiert. Insgesamt hat TCBS einige schwerwiegende Vorteile, die eine Beschäftigung mit
diesem Kalk̈ul sinnvoll erscheinen lassen (siehe dazu auch [Pra93], [Pra95] und [Pra96]).

So wird dieser Kalk̈ul an der Universiẗat Göteborg, wo K.V.S. Prasad Dozent ist, nicht nur in der
Forschung von der renommierten Concurrency Group behandelt, sondern auch in der Ausbildung
verwendet. Ẅahrend meines Studiums in Göteborg im Studienjahr 1994/95 belegte ich den Kurs

1Handshake auf deutsch: Handschlag; in dieser Arbeit werden häufig die englischen Fachbegriffe anstelle der deut-
schenÜbersetzungen verwendet.

2deutsch: Rundfunk; in dem Sinne, daß alle hören, was einer sendet.
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Einleitung Motivation und Aufbau der Arbeit

”
Rechnernetze und Rechnerkommunikation“, der auf Grundlage des Buches [Sha94] detailliert

Netzprotokolle der Rechnerkommunikation behandelte. Zum erfolgreichen Bestehen des Kurses
war eine Reihe von Protokollen in einer simulierten Umgebung in TCBS zu implementieren. Die
Sprache TCBS war auf Grundlage der funktionalen Programmiersprache Haskell implementiert.
Es gibt aber auch andere Implementationen, z.B. eine physisch verteilte, aber auch eine von mir
programmierte Implementation auf Grundlage von C++ (siehe [Wil95b]).

1.5 Motivation und Aufbau der Arbeit

Durch theoretischëUberlegungen, aber auch die praktische Arbeit mit diesem Kalkül angeregt,
begann mein Interesse für dieses Gebiet der theoretischen Informatik. In meiner Praktikumsarbeit
[Wil95a] für den oben genannten Kurs entwarf und programmierte ich ein fiktives Netz von Wetter-
stationen, diëuber unsichere Medien verbunden waren und miteinander kommunizieren mußten.
Ich war aber nicht in der Lage zu beweisen, daß die von mir verwendeten Protokolle bzw. deren
Implementationen korrekt waren.

Ein großer Teil der heutzutage verwendeten Netzprotokolle ist ebenfalls nicht als korrekt nachge-
wiesen. Man hofft, daß sie funktionieren, und in praxi arbeiten sie zuverlässig. Aber bei vernetzten
Rechnern, die ja ein verteiltes System darstellen, kann man nichtüberblicken, welche Konstella-
tionen auftauchen k̈onnen, und wie sich das System in diesen verhält.

Aus diesem Grunde ẅahlte ich das Thema dieser Arbeit. Sie ist ein kleiner Schritt hin zum
automatischen Nachweis der Korrektheit von Protokollen, z.B. der Internet-Protokoll-Familie
(TCP/UDP/IP), bietet aber auch Ansatzpunkte für andere parallele Algorithmenklassen.

Die vorliegende Arbeit benutzt also TCBS, um Beweistechniken für den Nachweis der Korrektheit
von Protokollen vorzustellen. Dabei wird in Kapitel 2 eine anschauliche Darstellung des Kalküls
TCBS anhand von Beispielen gegeben. Dieser Kalkül wird dann in Kapitel 3 formal eingeführt.
Dazu verwende ich im Gegenteil zur Originalarbeit [Pra96] eine formale Definition mit Hilfe von
Grammatiken. Diese etwas kompliziertere Vorgehensweise sichert faktisch erst die Beweisbarkeit
von S̈atzenüber dieser Sprache. In Kapitel 4 gehe ich auf die vorhandenen Bisimulationsbegriffe
ein. Diese definieren̈Aquivalenzrelationen auf TCBS, welche eine erste Form der Entsprechung
zweier Prozesse bieten. In diesen zwei Kapiteln werden verschiedene in den Originalarbeiten le-
diglich intuitiv begr̈undete S̈atze bewiesen und einige neue formuliert (insbesondere Satz 3.4 zur
Aktionsbereitschaft).

In Kapitel 5 wird die Bedeutung von Bisimulationen für den Beweis der Korrektheit speziell für
eine Klasse von Protokollen dargestellt. Ich beschreibe, wann ein Protokoll als korrekt zu gelten
hat und stelle die dabei mit den herkömmlichen Bisimulationen auftretenden Probleme dar. Aus-
gehend davon führe ich in Kapitel 6 einen diese Probleme lösenden erweiterten Kalkül ein. Damit
kann ich dann in Kapitel 7 die in Kapitel 5 gegebene Beschreibung, wann ein Protokoll korrekt
heißt, in eine vollsẗandige Definition umwandeln. In Kapitel 7 wird außerdem als Beispiel dafür
das Alternating-Bit-Protokoll kurz erläutert, dessen Implementation angegeben. Ein Weg zum Be-
weis der Korrektheit dieser Implementation wird vorgestellt und wichtige Teile bewiesen.

Insgesamt stellt diese Arbeit neben der formalen Einführung von TCBS auf Grundlage der theo-
retischen Informatik einen erweiterten Kalkül TCBS′ vor, der zusammen mit der herkömmlichen
schwachen Bisimulation die Abstraktion von der Zeit zuläßt und damit f̈ur die Behandlung von
Protokollen als g̈unstig erscheint.
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2 Anschauliche Einf̈uhrung von TCBS

2.1 Das Modell

In einem parallelen Programmierkalkül agieren, im Gegensatz zu einem sequentiellen, mehrere
Prozesse gleichzeitig. TCBS kann man sich anhand des folgenden praktischen Modells veran-
schaulichen: In einem Raum sitzen mehrere Personen zusammen, die sich miteinander unterhalten.
Den Personen entsprechen in TCBS die Prozesse, und der Sprache, in der sich die Personen unter-
halten, entspricht in TCBS der Datentyp,über den die Prozesse kommunizieren. Für die Personen
im Raum gelten bei der Unterhaltung folgende Einschränkungen:

(i) Es darf zu jedem Zeitpunkt nur eine der Personen (Prozesse) etwas sagen. Das bedeutet, daß
auf dem Broadcast-Medium, auf dem die Unterhaltung stattfindet, schon von der Möglich-
keit einer Kollision von Nachrichten abstrahiert wurde. Das Gegenteil ist z.B. auf einem
praktischen Broadcast-Medium wie dem Ethernet der Fall. Dort kommt dann das CD/CSMA
(Collision Detect/Carrier Sense Multiple Access) - Protokoll zum Einsatz, um die kollisi-
onsfreieÜbertragung von Daten zu sichern. (siehe [Sha94], S.92 ff.). Es ist aber für einen
Kalkül, der zur Untersuchung der Parallelität gedacht ist, durchaus vernünftig, davon abzu-
sehen.

(ii) Man kann nicht erkennen, wer gesprochen hat. Diese Einschränkung ist bei n̈aherer Be-
trachtung keine wesentliche, denn jede Person kann ja ihrerÄußerung voranstellen, wer sie
ist.

(iii) Alle Personen m̈ussen dieselbe Sprache sprechen. Diese Bedingung erscheint natürlich und
ist auch keine echte Einschränkung, denn man kann auchÜbersetzer einf̈uhren, wie sp̈ater
gezeigt wird.

(iv) Die Auswahl des jeweiligen Sprechenden erfolgt zufällig gleichverteilt, wenn keine Prio-
ritäten vergeben werden. Diese Annahme ist nur für die praktische Ausführung eines paral-
lelen Programms wichtig, da in der Theorie immer nur danach gefragt wird, ob ein Prozeß
etwas Bestimmtes sagen könnte, und wie sich in diesem Falle die an der Unterhaltung be-
teiligten Prozesse verhalten würden. Die Auswahl des Sprechenden spielt in diesem Kalkül
also nur insofern eine Rolle, als daß jeder, der sprechen kann, auch zum Zuge kommen
könnte.

Ein einfaches Beispiel für einen Algorithmus in TCBS ist das folgende: In einem Raum sitzen
n Personen zusammen und wollen herausfinden, wer von ihnen amältesten ist. Dazu gibt es fol-
genden einfachen lokalen Algorithmus. Jeder versucht, sein Alter zu sagen. Sobald er es geschafft
hat, ist er ruhig. Wenn er in der Zwischenzeit von jemand anderem etwas hört, dann ist er ruhig,
wenn der Anderëalter oder gleichalt ist, und versucht ansonsten weiter, sein Alter allen mitzutei-
len. Dasjenige Alter, welches zuletzt im Raum gesagt wird, ist das höchste. Das ist intuitiv klar,
denn ẅurde es ein ḧoheres Alter geben, ẅurde es der Betreffende noch sagen. Andererseits muß
die Folge der mitgeteilten Alter auch streng monoton wachsend sein, denn jede Person des Alters
k schaltet alle noch mitteilungsbedürftigen Personen mit einem Alter≤ k aus.

Wie bereits erẅahnt, existieren in TCBS̈Ubersetzer. Diese dienen nicht nur dazu, Prozesse, die
verschiedene Sprachen sprechen, zusammenarbeiten zu lassen, sondern auch dazu, bestimmte un-
erwünschte Ereignisse auf dem Medium auszufiltern. Das ist z.B. für die Programmierung von
Unterroutinen praktisch, die lokalüber das Medium Informationen austauschen können, die die
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Anschauliche Einf̈uhrung von TCBS Der Talk-Operator

Umgebung nicht ḧort. Dieses Verhalten wird durch die Einführung eines mitτ bezeichneten Hin-
tergrundrauschens erzielt, das einÜbersetzer anstatt eines Elementes der gesprochenen Sprache
von sich geben kann. Dieses wird von allen Personen, die es hören, ignoriert, ohne daß sie sel-
ber etwas sagen könnten. Zur Erl̈auterung eines̈Ubersetzers stelle man sich ein Zimmer vor, in
dem deutsch sprechende Personen sitzen, sowie ein Nebenzimmer, in dem englisch sprechende
Personen sitzen. An der Tür zwischen beiden Zimmern sitzt ein̈Ubersetzer. Er̈ubersetzt jetzt al-
les, was auf der einen Seite gesagt wird, in die jeweils andere Sprache für das andere Zimmer,
oder aber in das Hintergrundrauschenτ , das dann von allen Personen, die es hören, ignoriert wird.
Das bedeutet, daß in beiden Zimmern zusammen nur einer reden darf, denn sonst könnte es zu
einer Kollision zwischen dem, was derÜbersetzer gesagt hat, und dem, was sonst im Raum gesagt
wurde, kommen. Es darf auch zu keiner Kollision zwischenτ und anderen Worten kommen. Der
Übersetzer ist kein Prozeß, wie die Personen in den Räumen, denn er ḧort und spricht in jedem
Schritt und zwar gleichzeitig. Wichtig ist noch, daß die Personen in den Räumen nicht erkennen
können, ob der̈Ubersetzer oder eine Person in ihrem Raum gesprochen hat.

Außerdem wird in TCBS der Begriff der Zeit eingeführt. Das ist der eigentliche Unterschied zwi-
schen CBS und TCBS. Zeit vergeht in TCBS genau dann, und zwar global, wenn keiner der Pro-
zesse etwas sagen will, d.h. wenn alle Prozesse warten oder hören. Dies ist in vielen Anwendungen
notwendig, weil z.B. bei obigem Beispiel von einem parallel arbeitenden Prozeß ohne Zeitbegriff
nicht festgestellt werden könnte, wer der letzte war, der gesprochen hat und damit auch nicht, was
das gr̈oßte Alter ist. Dabei wird in dieser Arbeit die Zeit nur diskret betrachtet. K.V.S. Prasad hat
TCBS auch mit stetiger Zeit betrachtet (siehe [Pra96]), dies jedoch würde in dieser Arbeit mit dem
neudefinierten erweiterten Kalkül kollidieren (siehe Kapitel 6 auf Seite 45). Der Zeitbegriff von
TCBS ist naẗurlich künstlich, da ihm zufolge keine Zeit vergeht, wenn ein Prozeß ununterbrochen
arbeitet. Am n̈ahesten kommt ihm noch die kumulative

”
idle“-Zeit eines Multitasking-Rechners.

2.2 Der Talk-Operator

Während bei der Betrachtung herkömmlicher sequentieller formaler Programmierkalküle
Berechenbarkeits- und Komplexitätsuntersuchungen im Vordergrund stehen, geht es bei parallelen
Kalkülen vorwiegend um die Modellierung der Kommunikation von parallel laufenden Prozes-
sen. TCBS wird durch eine MengeP von Prozessen gebildet, die durch eine Syntax definiert ist.
Wie sich Prozesse verhalten, ist durch die Semantik (eine operationale Semantik) festgelegt. Sie
beschreibt, wie ein Prozeß ausP durch Ausf̈uhrung einer bestimmten Kommunikationsaktion in
einen neuen Prozeß (wieder ausP ) übergeht. Jetzt werden einzelne Elemente der Syntax anhand
einiger einfacher Beispiele eingeführt und deren Semantik erläutert.

Wie am Modell von TCBS gut sichtbar, kann ein Prozeß etwas sagen wollen, muß aber gleichzeitig
damit rechnen, daß ein anderer zuerst spricht und er dann reagieren muß. Dieses Verhalten zeigt
der sogenannteTalk -Operator. Er heißt so, denn ein solches Verhalten entspricht dem in einer Un-
terhaltung. Um darzustellen, wie der Prozeß sich verhält, wenn er etwas ḧort, wird eine Funktion
angegeben, die für jede m̈ogliche Eingabe ergibt, welches der Nachfolgeprozeß sein wird. Der alte
Prozeß wird dann durch diesen ersetzt, und es wird in der Unterhaltung auf dem Medium fortge-
fahren. Ansonsten ist für den Talk-Operator natürlich noch wichtig, was er sagt, wenn er es darf,
und wie er sich dann entwickelt.

Sei nun alsoP die Menge aller Prozesse undα die auf dem Medium gesprochene Sprache, in
diesem Falle eine beliebige endliche Menge von Symbolen. Dann benötigt der Talk-Operator drei
Argumente: eine Funktionf von α in P , die angibt, wie der Prozeß sich verhält, wenn er etwas
hört, ein Elementv ∈ α, das dieser Prozeß selbst sagen will und den Prozeßp ∈ P , in den er sich
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in diesem Fall verwandelt. Die Schreibweise dafür ist:

f&<v, p>

Der Prozeßf&<v, p> versuchtv zu sagen und zup zu werden. Ansonsten, wenn ein anderer
Prozeß sprechen darf undv′ sagt, wirdf&<v, p> zuf(v′), welches wieder ein Prozeß ist.

2.3 Der Compose-Operator

Bisher ist es so, daß ein Talk-Prozeß immer an der Reihe ist, etwas zu sagen, denn er ist noch völlig
allein. Um mehrere Prozesse gleichzeitig laufen zu lassen, das eigentliche Ziel dieses Kalküls,
müssen sie kombiniert werden können. Dazu dient der wichtigste Operator in TCBS, der Parallel-
Composition-Operator oder kurzCompose-Operator genannt wird. Er wird mit| bezeichnet und
verbindet zwei Prozessep undq aus der Menge aller ProzesseP zu einem neuen Prozeßp|q aus
P .

Wie regelt nun aber der Parallelitätsoperator die Kommunikation zwischen zwei (oder mehre-
ren) Prozessen? Es werden alle Prozesse, die durch einen Parallelitätsoperator verbunden sind
(wie in p|q|r), untersucht, ob sie sprechen möchten. Aus allen Prozessen, die sprechen möchten,
wird zufällig einer ausgeẅahlt. Dieser darf dann sprechen. Alle anderen hören zu. Per Compose-
Operator verbundene Prozesse verhalten sich also wie Personen in einer moderierten Gesprächs-
runde, zu jedem Zeitpunkt spricht nur einer. Dabei ist der Compose-Operator, wie später gezeigt
wird, assoziativ, d.h. der Verzicht auf die Klammerung ist legitim.

Jetzt sind wir in der Lage, das oben angegebene Beispiel der Personen, die das höchste Alter
herausfinden wollen, durchzurechnen. Dazu definiere ich den Prozeß, der eine Person vom Alter
n repr̈asentiert. Er werde mitCelln bezeichnet.

Celln := fCelln&<n,000>

Celln versucht also, im Einklang mit der obigen Erklärung, sein Alter, alson zu sagen und wird
dann zu Nil (000). Nil ist der abgestorbene Prozeß. Die Person ist also ruhig, nachdem sie ihr Alter
gesagt hat. Nun muß noch die FunktionfCelln definiert werden, die angibt, wie sichCelln verḧalt,
wenn er nicht selbst etwas sagen darf, sondern etwas gesagt bekommt:

fCelln(m) :=

{
000 m ≥ n

Celln sonst

Er bleibt er selbst (Celln), wenn das geḧorte Alter unter seinem ist, und wird ruhig, wenn das
geḧorte Alter gr̈oßer oder gleich seinem eigenen ist.

Dieses entspricht genau dem oben angegebenen Algorithmus. Nun kann man zur Probe einmal ein
paar Personen (Prozesse) unterschiedlichen Alters mit Hilfe des Compose-Operators zusammen-
setzen, um zu sehen, was passiert:

Nehmen wir z.B. drei Prozesse mit dem Alter4, 5 bzw.6. Die parallele Kombination daraus sieht
folgendermaßen aus:

Cell4 |Cell5 |Cell6
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Da alle drei Prozesse sprechen wollen, wählen wir einen beliebigen aus, also z.B.Cell5 und er-
lauben ihm, zu sprechen:Cell5 will 5 sagen und zu000 werden. Wie verhalten sich aberCell4 bzw.
Cell6, wenn sie5 hören?Cell4 wird zu 000, weil das geḧorte Alter5 über seinem eigenen Alter4
liegt und er damit aus dem Rennen ist.Cell6 hingegen bleibtCell6, denn5 ist kleiner6. Damit
bleibt nach einem Schritt folgendesübrig:

000|000|Cell6

Jetzt will nur nochCell 6 etwas sagen, denn000 ist ja der abgestorbene Prozeß.Cell6 sagt6. Die
beiden anderen Prozesse reagieren nicht darauf.Übrig bleibt also nach 2 Schritten:

000|000|000

Kein Prozeß hat mehr etwas zu sagen. Es wird nichts mehr passieren. Wir haben also erhal-
ten, daßCell4 |Cell5 |Cell6 erst 5 und dann6 sagen kann und dann abstirbt. Aber natürlich
hätte Cell4 |Cell5 |Cell6 auch erst4 sagen k̈onnen. In diesem Falle hätte dasübrigbleibende
000|Cell5 |Cell6 entweder6 oder5 sagen k̈onnen usw. Es gibt schon in diesem einfachen Fall meh-
rere Möglichkeiten f̈ur Läufe eines Programms. Das ist Ausdruck des in parallelen Kalkülen vor-
kommenden Nichtdeterminismus. Und auch die Ursache dieses Nichtdeterminismus ist erkennbar.
Es ist die sogenannte Racing-Condition, bei deren Auftreten das Ergebnis eines Programms davon
abḧangt, welches der parallel laufenden Teilprogramme zuerst eine bestimmte Aktion ausführen
konnte. In diesem Beispiel ist das Endergebnis zwar vom aktuellen Lauf unabhängig, aber es k̈onn-
te z.B auch sein, daß alle Personen, nachdem sie irgendein anderes Alter gehört haben, schweigen.
Dann ẅurde der Lauf davon abhängen, wer zuerst spricht. In der praktischen Programmierung ist
man aber natürlich meistens daran interessiert, eindeutige Ergebnisse zu erzielen.

Nun kann es natürlich auch Personen geben, die in einem bestimmten Zustand nichts sagen wollen
und nur zuḧoren, und solche, die nur etwas sagen wollen, und auf Gehörtes nicht reagieren. Für
erstere f̈uhren wir denHear-Operator ein, dessen Schreibweise

?f

lautet. Dabei istf vom gleichen Typ wie die Funktionf im Talk-Operator. Dieser Operator ist
eine wirkliche Erweiterung des Kalküls, wohingegen derSay-Operator, der nur etwas sagen will,
und alles, was er ḧort, ignoriert, als abgeleitete Version des Talk-Operators definiert werden kann.
Der Say-Operator, derv sagen und zup werden will, hat folgende Schreibweise:

!<v, p>

2.4 Transitionen

Die Prozesse im obigen Beispiel entwickeln sich in jedem Schritt zu anderen Prozessen. Da liegt
es nahe,̈Ubergangsrelationen für solcheÜberg̈ange einzuf̈uhren. Diese heißenTransitionen und
werden mit Hilfe eines Pfeils−→ dargestellt. Dabei werden die Pfeile auch mit der Aktion verse-
hen, die der Prozeß ausführte, bevor er sich veränderte, also z.B. etwas sagen, etwas hören oder
Zeit vergehen lassen. Diese werden wie folgt bezeichnet:

• Wenn der Prozeßp, nachdem erv ausα gesagt hat, zup′ wird, dann schreibt manp
v!−→ p′.

Das Ausrufezeichen steht also für Sprechen.
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• Wenn der Prozeßp, nachdem erv ausα geḧort hat, zup′ wird, dann schreibt manp
v?−→ p′.

Das Fragezeichen steht also für Hören.

• Wenn der Prozeßp, nachdem erδ ∈ N Zeiteinheiten hat vergehen lassen, zup′ wird, dann

schreibt manp
δ:−→ p′. Der Doppelpunkt steht also für Warten.

2.5 Der Timeout-Operator

Zurück zum Raum mit den Personen, die das Maximalalter bestimmen wollen. Wie soll eine sich
noch in diesem Raum befindliche Person herausfinden, welches das höchste Alter ist? Sie kann
ja nicht ohne weiteres beurteilen, ob der letzte Prozeß bereits gesprochen hat oder ob noch etwas
kommt. Sie kann aber erkennen, wann niemand mehr etwas sagen kann. Das ist, wie oben ange-
geben, der Fall, wenn Zeit vergeht. Wenn diese Person merkt, daß Zeit vergeht, dann weiß sie, das
das zuletzt gesagte Alter das höchste ist.

Es muß ein neuer Konstruktor zur Sprache dazugenommen werden, derTimeout-Operator. Der
Timeout-Operator hat als Argumente die Zeit, die er maximal warten soll (δ ∈ N), sowie den
Prozeß (p ∈ P ), den er umschließt. Die zugehörige Notation ist:

δ:p

Der Timeout-Operator ḧalt dem Prozeßp bildlich gesprochen den Mund zu, bis dieser etwas gehört
hat oder bisδ Zeiteinheiten vergangen sind. Sobald der Prozeßp etwas geḧort hat, darf er wieder
sprechen. Er kann sich dabei natürlich eventuell durch das Gehörte bereits ver̈andert haben. Dieser
Operator tr̈agt den Namen Timeout zu Recht, denn er wartet maximalδ Zeiteinheiten, ẅahrend
derer er aber immer ansprechbar bleibt. Aber erst nach denδ Zeiteinheiten wird der von ihm
gekapselte Prozeß aktiv, könnte also etwas sagen.

Damit kann man nun einen Prozeß, der das höchste Alter im Raum feststellen soll, beschreiben.
Er heißeMaxn. Dabei istn das zuletzt geḧorte Alter.

Maxn := 1:fMaxn&<− n,000>

Wenn eine Zeiteinheit vergeht, und also kein anderer Prozeß mehr etwas sagt, dann ruftMaxn das
zuletzt geḧorte Alter. Es wird negiert, damit man es von außen von denÄußerungen der anderen
Prozesse unterscheiden kann. Die Negierung bildet also aus einer Altersangabe eine negative Zahl,
damit das eine nicht mit dem anderen verwechselt werden kann. WennMaxn jedoch noch etwas
hört, dann muß er natürlich das als letztes Alter annehmen. Das geschieht durch die Funktion
fMaxn :

fMaxn(v) := Maxv

Hieran sieht man auch sehr gut, daß es in TCBS keinen Speicher im herkömmlichen Sinne gibt.
Jeder Prozeß trägt die von ihm ben̈otigten Daten in seinem Namen mit sich. EinerÄnderung von
Speicherinhalten entspricht diëAnderung des Zustands eines Prozesses. Würde man in TCBS
(oder in anderen̈ahnlichen parallelen Kalk̈ulen) globalen Speicher zulassen, dann könnten die
Prozessëuber ihn, an den Kommunikationskonstrukten von TCBS vorbei, kommunizieren. Das
würde aber diesen Kalkül ad absurdum f̈uhren. Lokaler Speicher für einen Prozeß hingegen ist
einfach zu erhalten. Man versieht, wie schon in den bisherigen Beispielen geschehen, die Prozeß-
konstanten (wieCelln,Maxn) mit einem Index. Dieser ist der Speicher des Prozesses. Er kann
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ja von einem zum n̈achsten Schritt gëandert werden. Das wird vor allem durch die Funktionf
des Talk-Operators auf Grundlage des gerade Gesagten und des letzten Zustandes bewirkt. Daran
sieht man auch die Beziehungen der Bezeichnungen Name, Prozeß und Zustand untereinander.
Ein Name eines Prozesses ist eine Prozeßkonstante, der ein Prozeß zugeordnet ist. Ein Zustand
eines Prozesses, z.B. nach einer Transition, ist wieder ein Prozeß.

Lassen wir aber nun zur Kontrolle den ProzeßCell4 |Cell5 |Max0 laufen. DaMax0 nichts sagen
will, wird Cell4 oderCell5 ausgeẅahlt. Nehmen wir anCell4 ist an der Reihe. Er sagt also4 und

entwickelt sich zu000, das heißt in der Notation der Transitionen, daßCell4
4!−→ 000. Cell5 bleibt,

wenn es4 hört, unver̈andert, also gilt:Cell5
4?−→ Cell5. Max0 hingegen wird, wenn es4 hört, zu

Max4, hat sich das letzte gesagte Alter gemerkt, also seinen eigenen Zustand mit dem lokalen

Speichern gëandert. Es gilt:Max0
4?−→ Max4. Als Ergebnis haben wir also den Gesamtprozeß

000|Cell5 |Max4 und es gilt:

Cell4 |Cell5 |Max0
4!−→ 000|Cell5 |Max4 .

Jetzt will nur nochCell5 etwas sagen, nämlich5, sein Alter. Es wird dann zu000. 000 ist abgestorben,
kann also ignoriert werden,Max4 hingegen, wird zuMax5, wenn es5 hört. Es gilt also:

000|Cell5 |Max4
5!−→ 000|000|Max5 .

Da nun keiner der Prozesse mehr etwas sagen will, kann Zeit vergehen. WennMax5 eine Zeitein-
heit vergehen l̈aßt, wird es zufMax5&<− 5,000>. Es gilt also:

000|000|Max5
1:−→ 000|000|fMax5&<− 5,000>.

fMax5&<− 5,000> aber kann−5 sagen und zu000 werden. Es gilt also weiterhin:

000|000|fMax5&<− 5,000>
−5!−−→ 000|000|000.

Damit ist der Prozeß abgestorben und außerdem können dazu parallelgesetzte Prozesse jetzt genau
bestimmen, welches das höchste Alter ist. Es ist die Negation der einzigen negativen Zahl, die
gesagt wird (naẗurlich seien dazu alle Altersangaben größer Null).

Ein weiterer die Zeit betreffender Operator ist derDelay-Operator. Er ḧalt, um im obigen Bild
zu bleiben, der entsprechenden Person nicht nur den Mund zu sondern auch die Ohren und zwar
genauso lange, wie gewünscht. Ein umδ Einheiten verz̈ogerter Prozeßp wird mit

δ.p

bezeichnet.

2.6 Übersetzer

Wenn nun andere Prozesse das höchste Alter wissen, aber keine anderenÄußerungen ḧoren wol-
len, muß man um die ProzesseCelln undMaxn einenÜbersetzer legen, der nur das höchste Alter
nach außen dringen läßt. Ein solcher̈Ubersetzer, auchTranslate-Operator genannt, wird häufig
mit dem griechischen BuchstabenΦ bezeichnet. Er wird direkt vor den züubersetzenden Prozeß
geschrieben. F̈ur die Definition vonΦ werden eigentlich zwei Definitionen benötigt, eine f̈ur die
Übersetzung von innen nach außen sowie eine für die Übersetzung von außen nach innen. Diese
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Funktionen werden dann mitΦ↑ bzw.Φ↓ bezeichnet. In unserem Beispiel könnte derÜbersetzer
so definiert werden:

ΦCell↑(v) :=

{
−v falls v < 0
τ sonst

ΦCell↓(v) := τ

Die Definition vonΦCell↓ sorgt daf̈ur, daß innerhalb des̈Ubersetzers nichts von außen gehört
werden kann, da alles, was außen gesagt wird, innen als das Hintergrundrauschenτ ankommt,
das von allen Prozessen ignoriert wird. Was innen gesagt wird, dringt negiert nach außen, wenn
es negativ ist. Eine innen negativ gesagte Zahl aber stammt vom ProzeßMaxn und ist damit das
höchste Alter. Nun k̈onnen wir testen, welches Verhalten der ProzeßΦCell(Cell1 |Cell2 |Max0)
zeigen k̈onnte. Dazu untersuchen wir aber zur besserenÜbersicht erst das Verhalten des Prozesses
Cell1 |Cell2 |Max0. Dieser hat folgende Entwicklungsmöglichkeiten:

Cell1 |Cell2 |Max0
2!−→ 1:−→ −2!−−→

Cell1 |Cell2 |Max0
1!−→ 2!−→ 1:−→ −2!−−→

Wenn nun wieder der̈Ubersetzer hinzugenommen wird, dann sehen die Transitionen wie folgt aus:

ΦCell(Cell1 |Cell2 |Max0)
τ !−→ 1:−→ 2!−→

ΦCell(Cell1 |Cell2 |Max0)
τ !−→ τ !−→ 1:−→ 2!−→

Diese Darstellung zeigt, daß nun der gewünschte Effekt erzielt wurde. Außerhalb desÜbersetzers
wird nur noch das maximale Alter gehört. Auf diese Art und Weise kann man also in TCBS eine
Art von Unterroutinen programmieren, die bis auf die spezifizierte Ein- und Ausgabe von der
Außenwelt gekapselt sind.

In den obigen vier Transitionsangeben sind die Zwischen- und Endzustände der Prozesse wegge-
lassen. Diese Notation wird in dieser Arbeit häufig verwendet. Im obigen Beispiel kann man die
fehlenden Zusẗande jedoch leicht ableiten.

Übersetzer k̈onnen aber nicht nur, wie hier gezeigt, innerhalb einer Sprache Symbole wandeln,
sondern auch zwischen verschiedenen Sprachenübersetzen. Eine weitere wichtige Bedingung für
einenÜbersetzer ist, daß er in beiden Richtungenτ immer zuτ übersetzt. Ansonsten könnte ja
ein Übersetzer die von einem anderenÜbersetzer gekapselten Daten wieder sichtbar machen. Die
Daten als solche ẅaren naẗurlich verloren, aber ein außen liegender Prozeß könnte merken, daß
ein gekapselter Prozeß etwas gesagt hat. Auch das ist schon unerwünscht.

2.7 Die speisenden Philosophen

Ein in der Theorie der parallelen Prozesse beliebtes Beispiel ist das der speisenden Philosophen
(englisch: Dining Philosophers). Dabei wollenn Philosophen Spaghetti essen. Sie sitzen um einen
runden Tisch. Auf diesem stehenn Teller mit Nudeln und zwischen je 2 Tellern liegt eine Gabel,
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also insgesamtn Gabeln. Jeder Philosoph benötigt zum Essen 2 Gabeln, die auf seiner linken und
die auf seiner rechten Seite.

Um diese Philosophen in TCBS zu repräsentieren, m̈ussen wir erst modellieren, wie ein Philosoph
eine Gabel aufnimmt und wie er sie wieder hinlegt. Dazu numerieren wir die Gabeln so, daß rechts
neben dem Philosophen Nr.k die Gabel Nr.k liegt. Die Philosophen ihrerseits sitzen auch von1
bisn durchnumeriert am Tisch. Wenn also der Philosoph Nr.k essen will, muß er die Gabelk und
die Gabelk − 1 aufnehmen, es sei dennk ist gleich1. Der Philosoph Nr.1 muß die Gabeln Nr.1
und Nr.n aufnehmen, um zu essen.

Wenn ein Philosoph die Gabel Nr.k aufnimmt, dann ruft der dem Philosophen entsprechende
Prozeß eink und wenn ein Philosoph die Gabel Nr.k wieder hinlegt, dann ruft der Prozeß−k.
Nun können wir eine erste Definition für einen Prozeß angeben, der die Gabelnn1 und n2 zu
nehmen versucht und bei Erfolg zu einem neuen Prozeßp wird. Dieser ProzeßNimm hat noch
zwei weitere dreiwertige Parameterb1 undb2, die angeben, ob die entsprechende Gabel auf dem
Tisch liegt (Tisch), ob ein anderer Philosoph sie gerade hat (Phil), oder ob man selber sie hat
(Selbst).

Nimmn1,n2,b1,b2,p :=


fNimmn1,n2,b1,b2,p

&<n1,Nimmn1,n2,Selbst,b2,p > falls b1 = Tisch
fNimmn1,n2,b1,b2,p

&<n2, p> falls b1 = Selbst
undb2 = Tisch

?fNimmn1,n2,b1,b2,p
sonst

fNimmn1,n2,b1,b2,p
(v) :=


Nimmn1,n2,Phil,b2,p v = n1

Nimmn1,n2,b1,Phil,p v = n2

Nimmn1,n2,Tisch,b2,p v = −n1

Nimmn1,n2,b1,Tisch,p v = −n2

Wenn also die Gabel Nr.n1 auf dem Tisch liegt (b1 = Tisch), dann versucht der Philosoph, sie zu
nehmen, und markiert sie dann als genommen. Wenn er sie schon hat (b1 = Selbst) und die Gabel
Nr. n2 auf dem Tisch liegt (b2 = Tisch), dann versucht er, sie zu nehmen und zup zu werden.
Die FunktionfNimmn1,n2,b1,b2,p

schaut immer, was mit den beiden relevanten Gabeln passiert, ob
sie aufgenommen werden (v = n1,2) oder ob sie hingelegt werden (v = −n1,2) und ändert die
lokalen Datenb1 undb2 entsprechend.

Ein Philosoph k̈onnte nun folgendermaßen repräsentiert werden.

Philk := Nimmk,k−1,Tisch,Tisch,Essek
für 2 ≤ k ≤ n

Phil1 := Nimm1,n,Tisch,Tisch,Esse1

Essek := 1.!<− k, !<− (k − 1),000>> für 2 ≤ k ≤ n

Esse1 := 1.!<− 1, !<− n,000>>

Die Sonderrolle f̈ur den Philosophen Nr.1 rührt davon her, daß er sich die Gabeln Nr.1 und
Nr. n holen muß. Das Essen der Philosophen ist durch das Vergehenlassen von einer Zeiteinheit
symbolisiert. Danach legen sie die Gabeln wieder hin, und werden zu000. Lassen wir nun f̈ur n = 3
diese Philosophen miteinander speisen. Wir erhalten z.B. folgende Transitionsfolge:
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Phil1 |Phil2 |Phil3
1!−→Nimm1,3,Selbst,Tisch,Esse1 |Nimm2,1,Tisch,Phil,Esse2 |Nimm3,2,Tisch,Tisch,Esse3

2!−→Nimm1,3,Selbst,Tisch,Esse1 |Nimm2,1,Selbst,Phil,Esse2 |Nimm3,2,Tisch,Phil,Esse3

3!−→Nimm1,3,Selbst,Phil,Esse1 |Nimm2,1,Selbst,Phil,Esse2 |Nimm3,2,Selbst,Phil,Esse3

Jetzt kann man deutlich sehen, daß jeder Philosoph seine rechte Gabel in der Hand hält, seine
linke aber nicht in die Hand nehmen kann, da sie der links von ihm sitzenden Philosoph als seine
rechte bereits in der Hand hat. Die Philosophen werden also verhungern. Dieses Phänomen hat den
Namen Deadlock. Die Prozesse verklemmen sich bei ihrem Lauf so, daß eine weitere Ausführung
unmöglich wird.

Das Interessante daran ist, daß man den Philosophen dieses Verhalten nicht ohne weiteres an-
sieht. Wenn man so etwas programmierte, würde man eben erst beim Lauf des Programmes davon
überrascht werden. Und tatsächlich ist es so, daß der Deadlock z.B. in der Betriebssystemprogram-
mierung lange Zeit ein gefürchteter Fehler war, weil er an den Einzelprogrammen schwer zu ent-
decken ist. Heutzutage gibt zwar einige Vorschriften, die einen Deadlock verhindern, doch andere
unerẅunschte Pḧanomene, wie ein Lifelock, sind nur schwer schon während der Programmierung
zu entdecken. Beim Lifelock käme es in unserem Beispiel dazu, daß ein Philosoph verhungerte,
obwohl andere immer wieder, aber nicht ständig, essen.

Wie verhindern wir aber nun, daß die Philosophen verhungern? Das wird am liebsten mit Hil-
fe einer Asymmetrie in der Reihenfolge der Aufnahme der Gabeln gemacht. So nimmt z.B. der
Philosoph Nr. 1 erst die linke und dann die rechte Gabel. Das würde in der Definition so aussehen:

Phil1 := Nimmn,1,Tisch,Tisch,Esse1

Jetzt k̈onnen wir uns noch einmal eine mögliche Transitionsfolge ansehen:
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Phil1 |Phil2 |Phil3
3!−→Nimm3,1,Selbst,Tisch,Esse1 |Nimm2,1,Tisch,Tisch,Esse2 |Nimm3,2,Phil,Tisch,Esse3

2!−→Nimm3,1,Selbst,Tisch,Esse1 |Nimm2,1,Selbst,Tisch,Esse2 |Nimm3,2,Phil,Phil,Esse3

1!−→Esse1 |Nimm2,1,Selbst,Phil,Esse2 |Nimm3,2,Phil,Phil,Esse3

1:−→!<− 1, !<− 3,000>>|Nimm2,1,Selbst,Phil,Esse2 |Nimm3,2,Phil,Phil,Esse3

−1!−−→!<− 3,000>|Nimm2,1,Selbst,Tisch,Esse2 |Nimm3,2,Phil,Phil,Esse3

−3!−−→000|Nimm2,1,Selbst,Tisch,Esse2 |Nimm3,2,Tisch,Phil,Esse3

1!−→000|Esse2 |Nimm3,2,Tisch,Phil,Esse3

1:−→000|!<− 2, !<− 1,000>>|Nimm3,2,Tisch,Phil,Esse3

−2!−−→000|!<− 1,000>|Nimm3,2,Tisch,Tisch,Esse3

−1!−−→000|000|Nimm3,2,Tisch,Tisch,Esse3

3!−→000|000|Nimm3,2,Selbst,Tisch,Esse3

2!−→000|000|Esse3

1:−→000|000|!<− 3, !<− 2,000>>

−3!−−→000|000|!<− 2,000>

−2!−−→000|000|000

Nun sind alle Philosophen satt geworden. Im allgemeinen setzen die Philosophen, nachdem sie ge-
gessen haben, nach einer kurzen Ruhepause wieder mit dem Essen fort. Hier wurde zur besseren
Übersichtlichkeit des Algorithmus darauf verzichtet. Außerdem ist die obige Folge kein Beweis
dafür, daß es keinen Deadlock gibt, man müßte daf̈ur alle m̈oglichen untersuchen. Das bestätigt
noch einmal, wie wichtig ein formaler Beweis für die Funktionsẗuchtigkeit eines parallelen Algo-
rithmus ist. Ein erfolgreicher Probelauf, wie eben, sichert nicht in jedem Falle, daß alle möglichen
Läufe erfolgreich ẅaren. So k̈onnte man f̈ur die erste Definition der Philosophen auch ohne Pro-
bleme einen Lauf finden, der alle essen läßt, indem erst Philosoph1 beide Gabeln nehmen würde,
dann Philosoph2 usw.

2.8 Schlußbemerkungen

Wie in den bisher angeführten Beispielen deutlich geworden ist, bezieht TCBS wie viele ande-
re parallele Kalk̈ule seine Sẗarke in der Programmierung aus der rekursiven Definition von Pro-
zeßkonstanten. Alle bisher aufgeführten Prozeßkonstanten wurden immer autorekursiv definiert.
Entweder, indem in der Definition der ProzeßkonstanteXn wieder dasXn (vielleicht mit ver̈ander-
tem Speicher, also in diesem Falln) auftauchte, oder̈uber die Funktionenf von der Spracheα
in die Menge aller ProzesseP , wie sie im Hear- und Talk-Operator auftreten. Ohne diese Re-
kursion ẅaren viele der obigen Beispiele nur schwer, andereüberhaupt nicht implementierbar. Es
gibt jedoch auch Probleme mit dieser Rekursivität. Das erste ist, daß man in einem Prozeß wie
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X :=!<,1, X> nicht sofortX durch seine Definition ersetzten darf, weil das in einer unendlich
langen Kette enden ẅurde. Das zweite Problem ist noch gravierender. Man muß verhindern, daß
Definitionen der FormX := X vorkommen, denn̈uber diese kann man keine Aussage bezüglich
des Verhaltens machen. Beide Ziele sind bei der Definition der Syntax und Semantik zu beachten
und verkomplizieren diese auch erheblich. Durch Vermeidung dieser Probleme jedoch entsteht ein
sauberer Kalk̈ul, über dem formale Beweise m̈oglich sind, die ansonsten schwer oder unmöglich
wären.

Berechenbarkeits und Komplexitätsuntersuchungen waren bei der Entwicklung dieses parallelen
Kalküls nicht das prim̈are Ziel. Solche Betrachtungen kann man aber natürlich für die Funktionen
f des Talk-Operators sowie die Definitionen der Prozeßkonstanten durchführen. Sie bilden das
aus der Berechenbarkeits- und Komplexitätstheorie entlehnte R̈uckgrat dieses Kalk̈uls, d.h. um
z.B. zu bestimmen, ob gewisse Probleme parallel in polynomialer Zeit lösbar sind, muß man auf
Kenntnisse aus der klassischen Theorie zurückgreifen. Auf Probleme solcher Art wird jedoch im
folgenden nicht n̈aher eingegangen, da sich diese Arbeit auf Untersuchungen der Korrektheit von
Programmen beschränkt.

3 Der parallele Kalkül TCBS

3.1 Grammatiken

Im diesem Abschnitt werden Grammatiken und Sprachen eingeführt, um TCBS formal definieren
zu können. Dabei folgt diese Arbeit mit wenigen Ausnahmen [BB93].

Definition 3.1 (Alphabet)
Ein Alphabet ist eine endliche, nicht leere Menge von Symbolen.

Definition 3.2 (Wort)
Sei w eine Folge von k Symbolen aus dem Alphabet A. w ∈ Ak heißt ein Wort der Länge k

über dem Alphabet A. Außerdem sei A0 := {ε} (ε ist das leere Wort) und A∗ :=
⋃

k∈N
Ak.

Definition 3.3 (Sprache)
Sei A ein Alphabet, dann heißt L ⊆ A∗ eine Sprache.

Definition 3.4 (Grammatiken)
Eine Grammatik G ist gegeben durch ein 4-Tupel

G = (N,Σ, P, S),

wobei folgendes gilt:

• N und Σ sind zueinander disjunkte Alphabete (N ∩ Σ = ∅). N heißt Nonterminalal-
phabet, Σ heißt Terminalalphabet, X := N ∪ Σ heißt Totalalphabet.

• P ⊆ X∗NX∗ × X∗ ist eine endliche Menge, die Menge der Ableitungsregeln oder
Produktionen. Anstelle von (v, w) ∈ P schreibt man auch v −→

P
w.

• S ist ein ausgezeichnetes Nonterminal (S ∈ N ) und heißt Startsymbol.
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Definition 3.5 (von Grammatiken erzeugte Sprachen)
Sei G = (N,Σ, P, S) eine Grammatik, X := N∪Σ. Auf X∗ werden nun die Ableitungsregeln
n−→
P

und ∗−→
P

definiert:

v
1−→
P

w :⇐⇒ ∃α, β, v1, v2 ∈ X∗ : v = v1αv2 ∧ w = v1βv2 ∧ α −→
P

β)

v
0−→
P

w :⇐⇒ v = w

v
n+1−−→
P

w :⇐⇒ ∃w′ ∈ X∗ : v
n−→
P

w′ ∧ w′ 1−→
P

w

w
∗−→
P

v :⇐⇒ ∃n ∈ N : v
n−→
P

w

Die von G erzeugte Sprache ist nun:

L(G) :=
{

w
 w ∈ Σ∗ ∧ S

∗−→
P

w

}
Definition 3.6 (Tiefe eines Wortes)
Sei w ∈ L(G) ein Wort der durch die Grammatik G erzeugten Sprache. Dann ist

Depth(w) := min
S

n−→
P

w

(n)

die Ableitungstiefe des Wortes w bezüglich der Grammatik G oder kürzer die Tiefe des
Wortes w.

Die Tiefe eines Wortes ist ein praktischer Induktionsparameter. Imübrigen ist die Ableitung eines
Wortes in den meisten für die praktische Programmierung gebrauchten Grammatiken eindeutig.
Dann braucht natürlich kein Minimum gebildet zu werden.

Die hier angegebenen Ableitungspfeile−→
P

betreffen ausschließlich die Syntax und haben mit den

Transitionspfeilen wie z.B.
δ:−→, die die Semantik betreffen, nichts zu tun.

3.2 Die Syntax von TCBS

In diesem Abschnitt definiere ich die Syntax von TCBS. Dabei gehe ich im Gegensatz zur Original-
arbeit [Pra96] nach der in der theoretischen Informatik gut ausgebauten Theorie der Grammatiken
vor, die im letzten Abschnitt kurz eingeführt wurde. K.V.S. Prasad definiert TCBS etwas kürzer,
aber auch etwas weniger formal, was der Beweisbarkeit von Sätzenüber diesem Kalk̈ul schadet. Er
führt in seiner Arbeit aber auch keine formalen Beweise durch, da die Sätze einleuchtend klingen
und der Schwerpunkt auf der Vorstellung dieses neuen Kalküls liegt.

Wie gezeigt wurde, gibt es Prozesseüber mehreren Sprachen. Diese Sprachen, alles endliche Men-
gen, nennen wir Datentypen und fassen sie zur endlichen MengenfamilieΓ zusammen. Dann kann
die Menge aller Prozesse, die die Spracheα ∈ Γ sprechen, mitPα bezeichnet werden. Wir wol-
len nun einen ersten Versuch unternehmen, Ersetzungsregeln für die Erzeugung der MengePα

anzugeben. Die Menge der NichtterminaleN besteht auf dem ersten Blick nur aus den Repräsen-
tanten f̈ur Prozesse, für jedesα ∈ Γ einer. Sie bilden auch die StartsymboleS für die Sprachen
Pα. Wir nennen siepα. SeiP nun die Menge der Produktionen. Die Ersetzungsregeln für den
Paralleliẗatsoperator lauten nun naheliegend:

pα −→
P

(pα|pα) (α ∈ Γ).
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Die Klammern sind notwendig, da wir noch nicht von der Assoziativität des Compose-Operators
ausgehen k̈onnen. Die daf̈ur bisher notwendigen Terminalsymbole ausΣ sind der Strich

”
| “,

sowie die beiden Klammern
”

( “ und
”

) “. Wenn aber nun der Talk-Operator hinzugenommen
werden soll, treten auch noch andere Terminalsymbole auf. Insbesondere muß dasjenige Element
ausα, das der Talk-Operator sagen will, inΣ enthalten sein. Also muß für alleα ∈ Γ gelten, daß
α ⊂ Σ. Die Elemente ausα dienen also als Konstanten in der TCBS. Außerdem muß die Funktion,
die, wenn der Talk-Operator hört, angibt, wie sich der Prozeß entwickelt, noch angegeben werden.
Da wir zum Zeitpunkt der Definition vonPα noch keine Funktionen haben, die inPα abbilden
können, m̈ussen wir als erstes Platzhalter für Funktionen dieser Art einführen. Diese liegen für die
Funktionen, die vonα nachPα abbilden, in der MengeFuncα. Dabei kann naẗurlich nicht für jede
solche Funktion ein Symbol existieren, da es nicht nur endlich viele solche Funktionen gibt. Die
Ersetzungsregeln für den Talk-Operator lauten jetzt wie folgt:

pα −→
P

f& < v,pα > (α ∈ Γ; f ∈ Funcα; v ∈ α).

Neu hinzugekommene Terminalsymbole sind also das Kaufmanns-Und
”

& “, die spitzen Klam-
mern

”
< “ und

”
> “, das Komma

”
, “, sowie alle Elemente der Mengenα und alle Elemente

der MengenFuncα. Die Ersetzungsregeln für den Hear-Operator, den Delay-Operator und den
Timeout-Operator sind nun klar:

pα −→
P

?f (α ∈ Γ; f ∈ Funcα),

pα −→
P

δ.pα (α ∈ Γ; δ ∈ Z),

pα −→
P

δ:pα (α ∈ Γ; δ ∈ Z).

Neu zuΣ hinzukommende Symbole sind hier das Fragezeichen
”

? “, der Punkt
”

. “, der Dop-
pelpunkt

”
: “ sowie eigentlich alle natürlichen Zahlen. Da aberΣ eine endliche Menge sein muß,

kann δ nur aus einer endlichen Teilmenge der natürlichen ZahlenN stammen. Diese endliche
Teilmenge bezeichnen wir mitZ. Der einzige noch nicht in dieser Syntax definierte Operator
ist der Translateoperator, auch für ihn werden erst einmal wie bei den Funktionen des Talk- und
Hear-Operators nur Platzhalter eingeführt. Ein Symbol aus der MengeTransα,β repr̈asentiert dann
einenÜbersetzer, der innen die Spracheβ und außen die Spracheα spricht. Wenn man nun für
alleα undβ die Elemente der MengeTransα,β zuΣ hinzunimmt, dann lauten die entsprechenden
Ersetzungsregeln:

pα −→
P

Φpβ (α, β ∈ Γ;Φ ∈ Transα,β).

Nun sind wir aber noch nicht auf die Prozeßkonstanten eingegangen. Diese bilden zusammen mit
den Funktionenf : α → Pα die Grundlage der rekursiven Definition, die eine der Stärken von
TCBS ausmacht. F̈ur sie werden wieder nur Platzhalter eingeführt. Prozeßkonstanten, die Prozesse
ausPα repr̈asentieren, sind in der MengeDefα. Die entsprechenden Ersetzungsregeln lauten

pα −→
P

A (α ∈ Γ;A ∈ Defα).

Elementen ausDefα werden dann sp̈ater Prozesse ausPα zugeordnet. Dabei kann es jedoch
zu unerẅunschten Pḧanomenen kommen, wenn z.B.X ∈ Defα eine Prozeßkonstante ist und
die zugeḧorige Definition auchX lautet, denn ausA ∈ Defα folgt ja, daßA ∈ Pα. Dann ist
aberüber diesesX keine Aussage bezüglich der Kommunikationsaktionen m̈oglich. Man kann
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auch sagen, daß die GleichungX = X keine eindeutige L̈osung hat. Um sicherzustellen, daß
so etwas nicht auftreten kann, müssen außerPα noch die MengenDα eingef̈uhrt werden (sie-
he dazu Satz 3.3 auf Seite 32 und die anschließende Diskussion). Elemente aus ihnen haben die
Eigenschaft, daß ihr Verhalten ohne Kenntnis des Verhaltens eventuell enthaltener Prozeßkon-
stanten bestimmbar ist. Sie heißenüberwachte Prozesse (in der englischsprachigen Fachliteratur
heißen sie

”
guarded sums“, siehe [Pra95] und [Mil89]). Diesen MengenDα werden die Nicht-

terminalsymboledα zugeordnet. Jeder̈uberwachte Prozeß ist auch ein wieder ein normaler Pro-
zeß (pα −→

P
dα). Die oben mitpα angegebenen Ersetzungsregeln für den Compose-, Translate-,

Delay- und Timeout-Operator gelten nun auch für dα anstelle vonpα, da so kombiniertëuber-
wachte Prozesse wiederüberwachte Prozesse liefern. Die Regeln für die Verwendung von Prozeß-
konstantenpα −→

P
A (α ∈ Γ;A ∈ Defα) bleiben so erhalten.

Vollständig gëandert werden nur die Regeln für den Hear- und den Talk-Operator. Sie geben uns
nämlich die M̈oglichkeit, zu entscheiden, wie sie sich verhalten werden, ohne enthaltene Prozeß-
konstanten auszuwerten. Der Talk-Operator, der einen normalen Prozeß umschließt, sowie der
Hear-Operaor sind also in jedem Falleüberwachte Prozesse. Daher sind für sie ausschließlich
folgende Regeln zuständig:

dα −→
P

f& < v,pα > (α ∈ Γ; f ∈ Funcα; v ∈ α,

dα −→
P

?f (α ∈ Γ; f ∈ Funcα).

Nun ist auch die folgende Definition der Syntax von TCBS zu verstehen. In ihr sind Buchstaben
eines Alphabets zur besserenÜbersichtlichkeit grau hinterlegt. Die auftretenden Disjunktheitsfor-
derungen dienen dazu, die Zuordnung der Semantik eindeutig durchführen zu k̈onnen, daß also
z.B. Platzhalter nur dann gleiche Namen haben, wenn aus dem Kontext zu schließen ist, welcher
gemeint ist.

Definition 3.7 (Die Menge aller TCBS-Prozesse)
Sei Γ eine endliche Menge von endlichen Mengen, Datentypen genannt. Für jede dieser Men-
gen γ ∈ Γ gelte: τ /∈ γ und γτ := γ ∪ {τ}. Für alle α ∈ Γ seien jetzt Funcα und Defα be-
liebige Alphabete, dabei heißt Funcα Menge der α-Prozeßfunktionen und Defα Menge der
α-Prozeßdefinitionen. Für alle α, β ∈ Γ sei Transα,β ein Alphabet. Transα,β heißt Menge der
α, β-Übersetzer. Für alle α1, α2 ∈ Γ gelte: Funcα1 ∩Funcα2 = ∅ und Defα1 ∩Defα2 = ∅. Für
alle α1, α2, β1, β2 ∈ Γ gelte: Transα1,β1 ∩Transα2,β2 = ∅. Außerdem sei Z ⊂ N eine endliche
Teilmenge der natürlichen Zahlen.

Jetzt ist

Transα :=
⋃
β∈Γ

Transα,β

N :=
{

dα , pα

 α ∈ Γ
}

Σ :=
⋃
α∈Γ

(α ∪ Funcα ∪Defα ∪Transα) ∪ Z∪

{ ( , ) , | , ? , & , < , , , > , . , :}
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Nun wird die Menge der Ersetzungsregeln P definiert. Dabei ist α, β ∈ Γ, δ ∈ Z, v ∈ α,
f ∈ Funcα, Φ ∈ Transα,β sowie A ∈ Defα. Außerdem sind die Namen der Operatoren
zur besseren Verständlichkeit in den Spalten angegeben (siehe hierzu die Erläuterungen zur
Syntax auf Seite 21 sowie zur Semantik auf Seite 22).

Operator dα pα

Hear dα −→
P

?f

Talk dα −→
P

f & <v , pα >

Compose dα −→
P

( dα | dα ) pα −→
P

( pα | pα )

Translate dα −→
P

Φdβ pα −→
P

Φpβ

Delay dα −→
P

δ . dα pα −→
P

δ . pα

Timeout dα −→
P

δ : dα pα −→
P

δ : pα

Define pα −→
P

A

pα −→
P

dα

Die erzeugten Sprachen Pα und Dα werden dann wie folgt definiert:

Pα :=L
(
N,Σ, P, pα

)
Dα :=L

(
N,Σ, P, dα

)
Pα heißt nun Menge aller TCBS-Prozesse über α. Dα heißt Menge aller überwachten TCBS-
Prozesse über α.

Um nun einen ausführbaren Prozeß zu erhalten, müssen noch die MengenFuncα, Defα und
Transα,β mit einer Bedeutung versehen werden. Das geschieht in der folgenden Definition:

Definition 3.8 (Ein ausführbarer TCBS-Prozeß)
Das 4-Tupel

(Pα, InsFunc, InsDef , InsTrans)

heißt ausführbarer TCBS-Prozeß, wenn folgendes gilt:

• Für alle α ∈ Γ, alle f ∈ Funcα und alle v ∈ α gilt: InsFunc(f, v) ∈ Pα Die abkürzende
Schreibweise hierfür ist: f(v) ∈ Pα

• Für alle α ∈ Γ, alle A ∈ Defα gilt: InsDef(A) ∈ Dα Die abkürzende Schreibweise
hierfür ist: A() ∈ Dα

• Für alle α, β ∈ Γ, alle Φ ∈ Transα,β , alle wα ∈ ατ und alle wβ ∈ βτ gilt:
InsTrans(Down,Φ, wα) ∈ βτ und InsTrans(Up,Φ, wβ) ∈ ατ Die abkürzende Schreib-
weise hierfür ist: Φ↓(wα) ∈ βτ bzw. Φ↑(wβ) ∈ ατ Außerdem gelte: Φ↓(τ) = Φ↑(τ) = τ
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Elemente der Menge derα-ProzeßfunktionenFuncα dienen dazu, auf dem Medium gesprochene
v ∈ α zu verarbeiten, wohingegen Elemente vonDefα, der Menge derα-Prozeßdefinitionen,
andere Prozesse repräsentieren, die für sie eingesetzt werden sollen.α, β-Übersetzer ausTransα,β

repr̈asentieren diëUbersetzer.

Die FunktionenIns sind ein Hilfskonstrukt, um jedem Element der entsprechenden Mengen
Funcα, Defα und Transα,β die entsprechenden Objekte zuordnen zu können. Die Mengen sind
ja Teilmengen des Alphabets, wohingegen die zugeordneten Funktionen, Prozesse bzw. Funktio-
nenpaare andere mathematische Objekte sind. Da die Entsprechung zwischen Bezeichnung (z.B.
A ∈ Defα) und Bedeutung (dazugehörig: InsDef(A)) klar ersichtlich ist, werden im folgenden
vorwiegend die abk̈urzenden Schreibweisen verwendet, sowohl in Definitionen als auch in der
Anwendung. Außerdem wird angenommen, daß alle undefinierten Terminalsymbole der Mengen
Funcα, Defα undTransα,β, um einen ausf̈uhrbaren TCBS-Prozeß zu erhalten, auf folgende Art
und Weise definiert sind:

• Für alleα ∈ Γ seif000α ∈ Funcα und für allev ∈ α seif000α(v) := 000α

• Für alleα ∈ Γ sei000α ∈ Defα und000α :=?f000α

• Alle undefinierten Symbolef ∈ Funcα werden mitf(v) := 000α für allev ∈ α definiert

• Alle undefinierten SymboleA ∈ Defα werden mitA() := 000α definiert

• Alle undefinierten SymboleΦ ∈ Transα,β werden mitΦ↑(wα) := τ für allewα ∈ ατ und
Φ↓(wβ) := τ für allewβ ∈ βτ definiert.

Der Prozeß000α, der Nil-Operator, wird genauer im Abschnitt 3.6 auf Seite 27 eingeführt. Ab jetzt
werden die MengenFuncα, Defα, Transα,β und Z sowie die FunktionenInsFunc, InsDef und
InsTrans nur noch implizit betrachtet. Sie werden als existent und wohldefiniert vorausgesetzt und
seien imübrigen ausreichend groß, aber endlich.

Für die einzelnen Konstruktoren in der Syntaxdefinition werden jetzt noch einmal zusammenfas-
send die Namen und Schreibweisen dargestellt:

• ?f mit f ∈ Funcα heißt ein ḧorender Prozeß (Hear-Operator).

• f&<v, p> mit f ∈ Funcα, v ∈ α undp ∈ Pα heißt ein sich unterhaltender Prozeß (Talk-
Operator).

• p|q mit p, q ∈ Pα heißt eine parallele Komposition zweier Prozesse (Parallel Composition-
Operator oder k̈urzer Compose-Operator).

• A mit A ∈ Defα heißt eine Definitionseinsetzung oder auch eine Prozeßkonstante (Define-
Operator).

• Φpβ mit Φ ∈ Transα,β und pβ ∈ Pβ heißt einübersetzter Prozeß. Hierbei heißtΦ der
Übersetzer (Translate-Operator).

• δ.p mit p ∈ Pα undδ ∈ Z heißt ein genauδ wartender Prozeß (Delay-Operator).

• δ:p mit p ∈ Pα undδ ∈ Z heißt ein ḧochstensδ wartender Prozeß (Timeout-Operator).
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Diese Bezeichnungen deuten bereits die Semantik der Sprache an, sind aber keine Definition für
diese. Im n̈achsten Abschnitt wird die Semantik dann anschaulich und formal eingeführt.

Jetzt wird das zu Beginn angegebene Beispiel der Bestimmung derältesten Person noch einmal
vollständig als ausf̈uhrbarer Prozeß dargestellt. Dafür seiN ⊂ N eine endliche Menge undN ∈ Γ.
Außerdem gelte f̈ur allen ∈ N , daßCelln ∈ DefN undfCelln ∈ FuncN . Nun sei:

Celln := fCelln&<n,000N>

fCelln(m) :=

{
000N m ≥ n

Celln sonst

Jetzt ist z.B.(((Cell1 |Cell8)|Cell6)|Cell3) ∈ PN ein Prozeß, der als letztes die8, also die
höchste der Zahlen der Menge{1, 8, 6, 3} sagt. Dazu mehr, wenn die Semantik eingeführt ist.

In obiger Definition des Beispiels sind die Elemente der MengenFuncα und Defα noch expli-
zit angegeben worden. Das wird im weiteren weggelassen. Elemente gelten als in den Mengen
befindlich, wenn sie definiert und/oder angewendet werden. Die einzige Forderung ist die End-
lichkeit und die paarweise Disjunktheit der Mengen. Beide Eigenschaften sind in diesem Kalkül
mehr technischer Natur.

3.3 Die Semantik von TCBS

Nun werden alle Konstruktoren von TCBS aus Definition 3.7 auf Seite 19 noch einmal zusam-
menḧangend anschaulich erklärt.

• ?f ist ein Prozeß, der darauf wartet, daß etwas (v ∈ α) gesagt wird, und der sich dann zu
InsFunc(f, v) ∈ Pα entwickelt.

• f&<v′, p> ist ein Prozeß, der entwederv′ ∈ α sagt und zup ∈ Pα wird, oder derv ∈ α
hört und zuInsFunc(f, v) ∈ Pα wird.

• p|q ist ein Prozeß, der sich wiep undq gleichzeitig verḧalt, wobei er daf̈ur sorgt, daß:

– höchstens einer der beiden Prozessep undq spricht,

– beide Prozessep undq hören, wasp|q hört,

– p|q sagt, was einer der beiden Prozessep undq sagt,

– wenn einer der beiden Prozessep undq etwas sagt, der jeweils andere es hört.

• A ist durchInsDef(A) ∈ Dα zu ersetzen. Das geschieht jedoch erst, wenn das Verhalten von
A gefragt ist, damit rekursive Definitionen nicht ins Unendliche laufen.

• Φpβ verḧalt sich wie pβ, nur daß alle Datenübersetzt werden, d.h.Φpβ sagt
InsTrans(Up, wβ) ∈ α, wenn pβ das Elementwβ aus βτ sagt. und pβ hört
InsTrans(Down, wα) ∈ β, wennΦpβ das Elementwα ausατ hört.

• δ.p wartet genauδ Zeiteinheiten und verḧalt sich dann wiep.

• δ:p wartetδ Zeiteinheiten und verḧalt sich dann wiep. Wenn vor Ablauf derδ Zeiteinheiten
etwas gesagt wird, dann verhält sichδ:p wie p, wobeip das, was gesagt wurde, hört.

• Alle Prozesse, dieτ hören, bleiben unverändert.
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Die Semantik von TCBS wird als operationale Semantik eingeführt, d.h. man erklärt, wie sich ein
Prozeß entwickelt. Dazu wird zuerst der Begriff der Transition eingeführt.

Definition 3.9 (α-Transitionen auf einer Menge)
Sei P eine Menge. Dann ist die Relation

T ⊆ P × (ατ × {?, !} ∪ N \ {0} × {:})× P

eine Menge von α-Transitionen auf P . Die verkürzte Schreibweise dafür lautet:

• T 3 (p, w, !, p′)⇐⇒ p
w!−→ p′, man sagt: p kann w sagen und dabei zu p′ werden.

• T 3 (p, w, ?, p′)⇐⇒ p
w?−−→ p′, man sagt: p kann w hören und dabei zu p′ werden.

• T 3 (p, δ, :, p′) ⇐⇒ p
δ:−→ p′, man sagt: p kann δ Zeiteinheiten vergehen lassen und

dabei zu p′ werden.

Dabei ist p, p′ ∈ P , w ∈ ατ und δ ∈ N.

Es gelten in dieser Arbeit folgende Konventionen für die Benennung von in Transitionen auftrete-
tenden Variablen:

• w ∈ ατ

• v ∈ α

• δ ∈ N

• u ∈ ατ ∪ N

Außerdem treten ḧaufig Ausdr̈ucke der Formu‡ ∈ α × {!, ?} ∪ N × {:} auf. Dabei ist‡ ein
Platzhalter f̈ur den Typ der Transition (z.B.‡=!) und u ist entweder ausα oder ausN, abḧangig
vom Transitionstyp.

Eine Menge von Objekten, auf der Transitionen definiert sind, bekommt nun noch einen bestimm-
ten Namen:

Definition 3.10 (α-Prozeßmenge)
P heißt eine α-Prozeßmenge, wenn auf P eine Menge von α-Transitionen definiert ist.

Durch folgende Definition wirdPα zurα-Prozeßmenge, indem aufPα bestimmteα-Transitionen
definiert werden. Dazu wird die Notation der logischen Schlußstriche verwendet. Seien
a1, a2, ..., an, b Aussagen. Dann ist

a1 a2 . . . an

b

gleichwertig zu
a1 ∧ a2 ∧ . . . ∧ an =⇒ b

Wenn Transitionen in der folgenden Tabelle ohne diese Schlußstriche auftreten, dann werden sie
damit definiert, wohingegen solche mit Vorbedingungen nur dann vorhanden sind, wenn ihre Vor-
aussetzungen erfüllt sind. Diese rekursive Form der Bildung der semantischen Bedeutung von Pro-
zessen ist nur deshalb möglich, weil ein TCBS-Prozeßp ∈ Pα einen eindeutigen Ableitungsbaum
hat.
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Definition 3.11 (operationale Semantik von TCBS)
In dieser Definition seien p, p′, p′′, q, q′ ∈ Pα, pβ, p′β ∈ Pβ , δ, η ∈ N, w ∈ ατ , v, v′ ∈ α,
wβ ∈ βτ , f ∈ Funcα, Φ ∈ Transα,β sowie A ∈ Defα. Dann definieren folgende Regeln für alle
α und β aus Γ die möglichen Transitionen auf Pα:

Operator ? ! :

Allgemein p
τ?−→ p

p
δ:−→ p′ p′

η:−→ p′′

p
(δ+η):−−−−→ p′′

Talk f&<v′, p>
v?−→ f(v) f&<v′, p>

v′!−→ p

Hear ?f v?−→ f(v) ?f δ:−→?f

Timeout (δ + η):p δ:−→ η:p

p
v?−→ p′

δ:p v?−→ p′
p

w!−→ p′

0:p w!−→ p′
p

δ:−→ p′

0:p δ:−→ p′

Delay δ.p
v?−→ δ.p (δ + η).p δ:−→ η.p

p
v?−→ p′

0.p
v?−→ p′

p
w!−→ p′

0.p
w!−→ p′

p
δ:−→ p′

0.p
δ:−→ p′

Translate
pβ

Φ↓(v)?
−−−−→ p′β

Φpβ
v?−→ Φp′β

pβ
wβ !
−−→ p′β

Φpβ
Φ↑(wβ)!
−−−−−→ Φp′β

pβ
δ:−→ p′β

Φpβ
δ:−→ Φp′β

Compose p
v?−→ p′ q

v?−→ q′

(p|q) v?−→ (p′|q′)
p

w‡1−−→ p′ q
w‡2−−→ q′

(p|q) w!−→ (p′|q′)
p

δ:−→ p′ q
δ:−→ q′

(p|q) δ:−→ (p′|q′)
(‡1,‡2)∈{(!,?),(?,!)}

Define A() = p p
v?−→ p′

A
v?−→ p′

A() = p p
w!−→ p′

A
w!−→ p′

A() = p p
δ:−→ p′

A
δ:−→ p′

Jetzt folgen einige Erläuterungen zu den einzelnen Transitionsdefinitionen.

• Allgemein : Alle Prozesse k̈onnenτ hören und bleiben dabei unverändert (p
τ?−→ p). Die

Zeit ist additiv (p
δ:−→ p′ p′

η:−→ p′′

p
(δ+η):−−−−→ p′′

).

• Talk : f&<v′, p> kannv hören und zuf(v) ∈ Pα werden (f&<v′, p>
v?−→ f(v)) oderv′

sagen und zup werden (f&<v′, p>
v′!−→ p). f&<v′, p> kann keine Zeit vergehen lassen

(6 ∃q ∈ Pα : f&<v′, p>
δ:−→ q)

• Hear : ?f kannv hören und zuf(v) werden (?f v?−→ f(v)) oder eine beliebige Zeit vergehen

lassen und dabei unverändert bleiben (?f δ:−→?f ).

• Timeout : δ:p kannv hören und verḧalt sich dann wiep ( p
v?−→ p′

δ:p v?−→ p′
). 0:p verḧalt sich ge-

nauso wiep ( p
v?−→ p′

δ:p v?−→ p′
, p

w!−→ p′

0:p w!−→ p′
, p

δ:−→ p′

0:p δ:−→ p′
). δ:p kann Zeit vergehen lassen, auch Stück

für Sẗuck. Die vergangene Zeit wird vonδ abgezogen ((δ + η):p δ:−→ η:p)
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• Delay : δ.p kannv hören und bleibt unverändert (δ.p
v?−→ δ.p). 0.p verḧalt sich genauso wiep

( p
v?−→ p′

0.p
v?−→ p′

, p
w!−→ p′

0.p
w!−→ p′

, p
δ:−→ p′

0.p
δ:−→ p′

). δ.p kann wiederum analog zuδ:p Zeit vergehen lassen

((δ + η).p δ:−→ η.p).

• Translate : Φpβ kannv ∈ α hören und zuΦp′β werden, wennpβ, der übersetzte Prozeß,

Φ↓(v) ∈ βτ hören kann und zup′β wird (
pβ

Φ↓(v)?
−−−−→ p′β

Φpβ
v?−→ Φp′β

). Φpβ kannΦ↑(wβ) ∈ ατ sagen,

wennpβ, derübersetzte Prozeßwβ ∈ βτ sagen kann und zup′β wird (
pβ

wβ !
−−→ p′β

Φpβ
Φ↑(wβ)!
−−−−−→ Φp′β

).

Außerdem kannΦpβ die Zeitδ vergehen lassen und zuΦp′β werden , wennpβ die Zeitδ ver-

gehen lassen kann und zup′β wird (
pβ

δ:−→ p′β

Φpβ
δ:−→ Φp′β

). Der Translate-Operator ist der einzige,

der eine origin̈are Transitionsregel für das Sprechen vonτ hat, n̈amlich genau dann, wenn
Φ↑(wβ) = τ ist. Wie man außerdem sieht, bleibt bei jeder Transition dasΦ vor dem jeweili-
gen Prozeß erhalten. Es kann also nicht von einem Schritt zum nächsten verschwinden. Das
ist auch vern̈unftig, dennpβ 6∈ Pα (β 6= α). Aus diesem Grunde heißen der Translate- und
der Compose-Operator statische Operatoren, die im Gegensatz zu allen anderen Operatoren
bei jeder Transition erhalten bleiben.

• ComposeDer Compose-Operator ist zweifellos der wichtigste aller Operatoren, da er ja
erst die Paralleliẗat ins Spiel bringt. Das passiert folgendermaßen:(p|q) kannv hören und zu
(p′|q′) werden, wenn sowohlp als auchq, die Teilprozesse der Komposition,v hören k̈onnen

und zup′ bzw. q′ werden (p
v?−→ p′ q

v?−→ q′

(p|q) v?−→ (p′|q′)
). Interessanter ist der Fall, in dem(p|q), eine

parallele Komposition,w sagen kann und zu(p′|q′) wird. Das kann sie genau dann, wenn
einer der beiden Teilprozessep undq auchw sagen kann und der anderew hören kann und

sie sich beide zup′ bzw.q′ entwickeln (p
w‡1−−→ p′ q

w‡2−−→ q′

(p|q) w!−→ (p′|q′)
; (‡1,‡2)∈{(!,?),(?,!)}). Der Fall, daß

beide Prozessep undq etwas sagen, ist nicht m̈oglich. Dies ist die praktische Implementation
dessen, was zu Beginn der Arbeit mit Kollisionsverhütung bezeichnet wurde, daß nämlich
in jeder Transition immer nur ein Teilprozeß spricht. Zeit läßt(p|q) dann vergehen, wenn
sowohlp als auchq Zeit vergehen lassen. Das heißt, wenn einer der beiden nicht bereit ist,

Zeit vergehen zu lassen, ist auch nicht(p|q) ( p
δ:−→ p′ q

δ:−→ q′

(p|q) δ:−→ (p′|q′)
). Das ist die semantische

Definition für die früher formulierte Vorgabe, Zeit solle nur dann vergehen, wenn keiner der
parallel geschalteten Prozesse mehr etwas sagen will. Daf&<v′, p> es nicht zul̈aßt, daß
Zeit vergeht, kann es auch keine parallele Kombination, in der irgendwo ein Talk-Operator
vorkommt. Man sieht außerdem auch, daß| ein statischer Operator ist.

• Define wenn A() = p ist, verḧalt sich A wie p (
A() = p p

v?−→ p′

A
v?−→ p′

,
A() = p p

w!−→ p′

A
w!−→ p′

,

A() = p p
δ:−→ p′

A
δ:−→ p′

). Das ist nichẗuberraschend und man mag sich fragen, warum man nicht

gleichp anstattA schreibt. Die Antwort ist, daß inp wiederA enthalten sein kann, was zu
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einer unendlich langen Definition vonp führen ẅurde, ersetzte manA immer wieder durch
p. Deshalb dieses Konzept der sogenannten

”
lazy evaluation“: In einem Ausdruck wirdA

erst durch seine DefinitionA() = p ersetzt, wenn es nötig ist, nicht vorher.

Im folgenden werden ḧaufigabkürzende Schreibweisenfür Transitionen verwendet, diese seien
hier angegeben (u‡ ∈ ατ × {?, !} ∪ N× {:}; p ∈ Pα):

• p
u‡−→⇐⇒ ∃p′ ∈ Pα : p

u‡−→ p′

• p 6 u‡−−→⇐⇒ 6 ∃p′ ∈ Pα : p
u‡−→ p′

• p 6 :−→⇐⇒ 6 ∃δ ∈ N, p′ ∈ Pα : p
δ:−→ p′

• p 6 ‡−→; ‡ ∈ {!, ?} ⇐⇒ 6 ∃w ∈ ατ , p
′ ∈ Pα : p

w‡−−→ p′

• p
u1‡1−−−→ u2‡2−−−→ p′ ⇐⇒ ∃p′′ ∈ Pα : p

u1‡1−−−→ p′′ ∧ p′′
u2‡2−−−→ p′

• p
[u1‡1,...,un‡n]−−−−−−−−→ p′ ⇐⇒ p

u1‡1−−−→ p′ ∨ . . . ∨ p
un‡n−−−→ p′

• p
u‡∗−−→ p′ ⇐⇒ ∃p1, . . . , pn ∈ Pα : p

u‡−→ p1 ∧ p1
u‡−→ p2 ∧ . . . ∧ pn−1

u‡−→ pn ∧ pn
u‡−→ p′

Außerdem treten selbsterklärende Kombinationen daraus auf, wie z.B.p
[τ !,1:]∗−−−−→ u‡−→ .

3.4 Läufe von Prozessen

Die folgende Definition bestimmt nun den Zusammenhang zwischen Transitionen und einem Lauf
eines Prozesses. Dabei ist der Lauf eines Prozesses das Verhalten eines Prozesses, der von einer
Umgebung belauscht wird, aber selber nichts von dieser Umgebung hört.

Definition 3.12 (Läufe eines TCBS-Prozesses)
Sei p ∈ Pα. Dann heißt die Menge Run(p) ⊆ (ατ × {!} ∪N× {:})N die Menge der Läufe des
Prozesses p. Die Folge Runi(p) ∈ Run(p); i ∈ I heißt ein Lauf des Prozesses p und die Folge
Statei(p) ∈ PN

α heißt die zugehörige Folge von Zuständen des Prozesses p. Dabei ist I eine
Indexmenge, die nur zur Numerierung dient, und es gilt:

• Statei
0(p) = p, d.h. der nullte Zustand eines Prozesses ist der Prozeß selber.

• ∀n ∈ N : Statei
n(p)

Runi
n(p)−−−−−→ Statei

n+1(p), d.h. der n-te Zustand eines Prozesses geht
durch die n-te Transition des Laufes in den n + 1-ten Zustand über.

Der unbestimmte Artikel (ein Lauf des Prozessesp) deutet bereits an, daß es mehrere Läufe geben
kann, d.h. daß TCBS nichtdeterministisch arbeitet. Bis jetzt ist aber weder das formal gezeigt, noch
ist die obige Definition gerechtfertigt, da noch nicht bekannt ist, ob zu jedemp eine Transition der
verlangten Form existiert, die es in einen anderen beliebigen Prozeßüberf̈uhrt. Dieses wird sp̈ater
nachgeholt (siehe Satz 3.4 auf Seite 33).
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Definition 3.13 (abbrechender Lauf)
Ein Lauf Runi(p) heißt abbrechend wenn ein n0 ∈ N existiert, so daß:

∀n ≥ n0 : Runi
n(p) = δn:, wobei δn ∈ N.

Dann kann Runi(p) abkürzend als
(
Runi

0(p), ..., Runi
n0−1(p)

)
geschrieben werden.

Die letzte Definition erleichtert den Umgang mit Prozessen, die
”
absterben“, also von einem gewis-

sen Zustand ab nur noch hören und warten, aber nichts mehr sagen. Das ist z.B. beim Nil-Operator
000α (siehe Abschnitt 3.6) der Fall.

3.5 Gleichheit von Prozessen

In Abschnitt 4.1 auf Seite 35 wird der Begriff der starken Bisimulation eingeführt. Dieser definiert
eineÄquivalenzrelation∼ aufPα. Dadurch werden Prozesse identifiziert, die das gleiche Verhal-
ten zeigen. Im folgenden werden bereits (ohne Beweis, der später erfolgt) folgende Eigenschaften
von TCBS bez̈uglich∼ verwendet:

• (p|q) ∼ (q|p), d.h.| ist ein kommutativer Operator.

• (p|(q|r)) ∼ ((q|p)|r), d.h. | ist assoziativ. Das rechtfertigt die Schreibweisep|q|r ohne
Klammern, die in dieser Arbeit vorwiegend verwendet wird.

• Wennp ∼ q, dannRun(p) = Run(q)

• ∼ ist eine Kongruenzrelation.

Im übrigen gelten Prozesse, die stark bisimuliert, also bezüglich ∼ äquivalent sind, als gleich.
Dieses ist durch die beiden letzten obengenannten Punkte plausibel.

3.6 Abgeleitete Operatoren

In diesem Abschnitt werden zwei wichtige abgeleitete Operatoren eingeführt und einige Eigen-
schaften dieser angegeben. Der erste Operator ist bereits im Abschnitt 3.2 auf Seite 21 verwendet
worden. Es ist der Nil-Operator000α. Die Definition sei hier noch einmal wiederholt:

Definition 3.14 (Nil-Operator)
000α ∈ Pα heißt Nil-Operator, wenn:

000α :=?f000α

∀v ∈ α : f000α(v) := 000α

Im folgenden wird ḧaufig der Index weggelassen und nur000 geschrieben, da der Typα ∈ Γ meist
eindeutig aus dem Kontext zu schließen ist. Die Definition von000 bedeutet im Grunde nichts an-
deres, als daß000 zwar alles ḧort, aber nicht darauf reagiert, sondern weiterlauscht. Für 000 gelten
folgende Regeln:

• 000α|p ∼ p, d.h. ein parallel zu anderen Prozessen laufendes000 kann man weglassen
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• Run(000α) = {ε}, d.h.000α hat nur den leeren Lauf. Das bedeutet, daß der Lauf eines Prozesses,
der im Laufe seiner Entwicklung zu000α geworden ist, an dieser Stelle abbricht, also der
beobachtenden Umgebung nichts mehr sagt.

• ∀δ ∈ N : 000α
δ:−→ 000α

• ∀v ∈ α : 000α
v?−→ 000α

Ebensogut k̈onnten die letzten beiden Regeln in der Definition der Semantik und000 als Konstruk-
tor in der Syntax-Definition stehen. Das wäre gleichwertig, ẅurde jedoch in den Beweisen die
Fallunterscheidungen verlängern.

Der zweite und letzte abgeleitete Operator ist der Say-Operator!<v, p>. Er ist sozusagen der
Talk-Operator, der alles, was gesagt wird, ignoriert.

Definition 3.15 (Say-Operator)
!<v, p> ∈ Pα heißt Say-Operator, wenn:

!<v, p> := Sayv,p &<v, p>

∀v′ ∈ α : Sayv,p(v
′) :=!<v, p>

Dabei ist v ∈ α und p ∈ Pα

Die Technik ist bei dieser Definition dieselbe wie bei der von000. Die FunktionSayv,p ignoriert
wie f000α , was gesagt wurde. Dieser

”
Kunstgriff“ ist nötig, da TCBS, wie sp̈ater gezeigt wird, die

Eigenschaft hat, daß jeder Prozeß bereit ist, etwas zu hören. Auch der Say-Operator könnte als
Konstruktor in der Syntax-Definition angegeben werden. Die zugehörige Semantik ẅare dann:

• !<v, p>
v!−→ p

• ∀v′ ∈ α :!<v, p>
v′?−−→!<v, p>.

3.7 Ein Beispiel

Jetzt wird das schon angeführte Beispiel der Bestimmung des höchsten Alters, bzw. der höchsten
Zahl n̈aher betrachtet. Die zugehörigen Definitionen werden hier noch einmal angegeben:

Celln := fCelln&<n,000N>

fCelln(m) :=

{
000N m ≥ n

Celln sonst

p := (Cell1 |Cell42)

Nun muß eine Transition für p gefunden werden: Die einzigen Schlußregeln für den Paralleliẗats-
operator|, denäußersten Operator, setzen die Kenntnisüber die m̈oglichen Transitionen der paral-
lel gesetzten Prozesse voraus. Also müssen zuerst die Transitionen für Cell1 undCell42 gefunden
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werden. Daf̈ur gelten die Transitionsregeln für den Define-Operator, daCell1,Cell42 ∈ DefN . Al-
so werden jetzt die Transitionen für fCell1&<1,000N> undfCell42&<42,000N> ben̈otigt. Diese sind
nach den beiden Schlußregeln für den Talk-Operator wie folgt:

fCell1&<1,000N>
1!−→ 000N

∀v ∈ N : fCell1&<1,000N>
v?−→

{
000N v ≥ 1
Cell1 sonst

fCell42&<42,000N>
42!−−→ 000N

∀v ∈ N : fCell42&<42,000N>
v?−→

{
000N v ≥ 42
Cell42 sonst

und also wegen der Schlußregeln für den Define-Operator:

Cell1
1!−→ 000N

∀v ∈ N : Cell1
v?−→

{
000N v ≥ 1
Cell1 sonst

Cell42
42!−−→ 000N

∀v ∈ N : Cell42
v?−→

{
000N v ≥ 42
Cell42 sonst

Im folgenden wird bei Angabe von Transitionsregeln die Forderung∀v ∈ α weggelassen. Sie er-

folgt trotzdem immer implizit. Das bedeutet, daß anstelle von∀v ∈ α : p
v?−→ p′v eigentlich|α|

verschiedene Regeln stehen, für jedesv ∈ α eine. Die Transitionsregeln für den Paralleliẗatsope-
rator lassen nun 3 M̈oglichkeiten f̈ur eine Transition zu, und zwar:

(Cell1 |Cell42)
1!−→ (000N |Cell42)

(Cell1 |Cell42)
42!−−→ (000N |000N )

(Cell1 |Cell42)
v?−→


(Cell1 |Cell42) v < 1
(000N |Cell42) 1 ≤ v < 42
(000N |000N ) 42 ≤ v

Für die Bestimmung der ersten Elemente der möglichen L̈aufe von(Cell1 |Cell42) kommen nur

die ersten beiden Transitionen in Betracht, da in der dritten eine Transition der Formp
v?−→ p′

erscheint. Da(000N |000N ) abbricht, ist ein Lauf des Prozesses schon gefunden und zwar(42!) ∈
Run(p). Die möglichen Transitionen für (000N |Cell42) ∼ Cell42 sind bereits bestimmt:

Cell42
42!−−→ 000N

∀v ∈ N : Cell42
v?−→

{
000N v ≥ 42
Cell42 sonst

Wieder ist nur der erste Zweig interessant, da nur er die für einen Lauf verlangte Form der Transi-
tion aufweist.Übrig bleibt000N , von dem bereits bekannt ist, daß es den leeren Lauf hat. Der zweite
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mögliche Lauf von(Cell1 |Cell42) ist also(1!, 42!) ∈ Run(p). Da es keine anderen M̈oglichkeiten
der Entwicklung mehr gibt, gilt:

Run(Cell1 |Cell42) = {(42!), (1!, 42!)}.

Damit ist für diesen Fall gezeigt, daß der höchste Wert immer als letzter im Lauf steht. Außerdem
ist die Ursache des Nichtdeterminismus deutlich geworden: Mehrere Prozesse, die parallel arbei-
ten, wollen etwas sagen. In diesem Fall wird zur Bestimmung eines Laufs einer der zur Ausgabe
fähigen Prozesse willk̈urlich geẅahlt und er spricht, ẅahrend alle anderen zuhören m̈ussen.

3.8 Induktive Beweiseüber TCBS

In dieser Arbeit wird ein Großteil der Beweise immer demselben Schema folgen: Es sind Induk-
tionsbeweisëuberDepth(p) (p ∈ Pα). Dieses Schema soll nun genauer dargestellt und erläutert
werden.

SeiH die für allep ∈ Pα zu beweisende Aussageüber Transitionen. Alle Induktionsbeweiseüber
Depth(p) laufen dann in 2 Stufen ab:

(i) H gilt f ür allep ∈ Dα ⊆ Pα: Dieser Beweis erfolgt mit Hilfe der Induktion̈uberDepth(p).
Als Induktionsanfang sind also alle Prozessep ∈ Dα mit Depth(p) = 1 zu betrachten.
Diese sind aber alle von der Form?f , da nur im Hear-Zweig der Definition vonP ein
dα ausschließlich durch Terminalsymbole ersetzt wird (siehe Definition 3.7 auf Seite 19).
NachdemH(?f) bewiesen wurde, kommt nun die Induktionsvoraussetzung: Für alleα ∈
Γ; p ∈ Dα mit Depth p ≤ n gelte H(p). Der Induktionsschritt beweist nun, daß unter
dieser Voraussetzungp ∈ Dα mit Depth(p) = n + 1 auchH erfüllt. Dazu erfolgt eine
Fallunterscheidung̈uber die Konstruktoren der Syntax, diedα ersetzen, also Talk, Compose,
Translate, Timeout und Delay. Deren Subprozessep′ haben naẗurlich immer eine kleinere
Tiefe (Depth(p′) ≤ n). Damit ist gezeigt:

∀p ∈ Dα : H(p).

(ii) H gilt f ür allep ∈ Pα: Auch dieser Beweis erfolgt mit Hilfe der Induktion̈uberDepth(p).
Als Induktionsanfang sind hier allep ∈ Pα mit Depth(p) = 1 zu betrachten. Diese sind alle
von der FormA ∈ Defα. A hat die gleichen Transitionen wieInsDef(A) ∈ Dα und da es in
der AussageH immer nur um Eigenschaften von Transitionen geht, undH für allep ∈ Dα

gilt (siehe Schritt (i)), gilt sie auch hierfür. Jetzt kommt wieder die Induktionsvoraussetzung:
Für alleα ∈ Γ; p ∈ Pα mit Depth p ≤ n gelteH(p). Der Induktionsschritt beweist nun,
daß unter dieser Voraussetzungp ∈ Pα mit Depth(p) = n + 1 auchH erfüllt. Dafür ist
auch eine Fallunterscheidung notwendig, aber diesmalüber die Konstruktoren Compose,
Translate, Timeout und Delay, sowie für den Fall, daßpα durchdα ersetzt wird. Daf̈ur
jedoch giltH trivialerweise, denn es gilt ja für alle p ∈ Dα. Bleiben die F̈alle Compose,
Translate, Timeout und Delay. Diese laufen jedoch analog zu den Beweisen im 1. Schritt,
denn dort wird f̈ur den Beweis, das z.B.H(p|q) gilt, nur ben̈otigt, daßH(p) undH(q) gilt,
nicht jedoch, daßp, q ∈ Dα

Um also eine AussageH über Transitionen f̈ur p ∈ Pα zu beweisen, muß folgendes gezeigt
werden:

• Hear : H(?f).
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• Talk : H(f&<v, p>)

• Compose :H(p) ∧ H(q) =⇒ H(p|q)

• Translate : H(pβ) =⇒ H(Φpβ)

• Delay : H(p) =⇒ H(δ.p)

• Timeout : H(p) =⇒ H(δ:p)

Als einfaches Beispiel wird folgender Satz bewiesen:

Satz 3.1
Sei p ∈ Pα und δ ∈ N. Wenn p

δ:−→, dann gilt für alle η ∈ N; η ≤ δ, daß p
η:−→

Beweis
Hier folgt jetzt die Fallunterscheidung:

• Hear : Es gilt für alleη ∈ N:
?f

η:−→ .

• Talk : Es gilt
f&<v, p> 6 :−→ .

• Compose :Ausp|q δ:−→ folgt wegen der Transitionsregel für den Paralleliẗatsoperator| bzgl.

der Transition
δ:−→, daßp

δ:−→ und q
δ:−→. Für p und q gilt aberH, also gilt∀η ≤ δ : p

η:−→
∧ q

η:−→ und also wegen selbiger Transitionsregel

∀η ≤ δ : p|q η:−→ .

• Translate : Aus Φpβ
δ:−→ folgt pβ

δ:−→ und weil pβ die AussageH erfüllt, daß∀η ≤ δ :
pβ

η:−→ und also

∀η ≤ δ : Φpβ
η:−→ .

• Delay : Aus δ′.p
δ:−→ folgt, wennδ′ ≥ δ, daß

∀η ≤ δ : δ′.p
η:−→ (δ′ − η).p.

Wenn hingegenδ′ < δ, dann muß die allgemeine Regelδ′.p
δ′:−→ p p

(δ−δ′):−−−−→ p′

δ′.p
δ:−→ p′

zutreffen,

und ausp
(δ−δ′):−−−−→ folgt, da die Aussage für p ja gilt, daß∀η ≤ δ : p

(η−δ′):−−−−→. Daraus folgt

aber wieder, daß∀η ≤ δ : δ′.p
δ′:−→ (η−δ′):−−−−→ und also

∀η ≤ δ : δ′.p
η:−→ .
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• Timeout : Die Regeln f̈ur Timeout und Delay sind die Transition
δ:−→ betreffend analog, und

somit ist es auch dieser Beweis.

�

Es ist hier deutlich zu sehen, wie solche Beweise vonstatten gehen: man sieht in die dem Operator
entsprechende Zeile und die der gewünschten Transition entsprechende Spalte der Tabelle in De-
finition 3.11 auf Seite 24 und schaut, welche Folgerungen daraus zu ziehen sind. Dabei gilt: Wenn
in der entsprechenden Zelle der Tabelle keine Eintragung steht und auch die allgemeinen Regeln
in Zeile Eins nicht zutreffen, dann existiert keine solche Transition.Ähnlich einfach l̈aßt sich auch
der folgende Satz beweisen:

Satz 3.2
Sei p ∈ Pα ein TCBS-Prozeß und δ ∈ N. Wenn p

δ:−→, dann 6 !−→. Wenn p
w!−→, dann 6 :−→.

Dieser Satz zeigt, daß der Zeitbegriff nach der hier vorgegeben Semantik der zu Anfang gestellten
Bedingung entspricht, Zeit solle nur vergehen, wenn der Prozeß und damit keiner seiner Teil-
prozesse etwas zu sagen hat. Warten und Sprechen schließen sich also aus. Dabei ist die zweite
Aussage des Satzes natürlich nur die Kontraposition der ersten.

3.9 Hörbereitschaft, Determinismus und Aktionsbereitschaft

In diesem Abschnitt wird die Berechtigung für die Wohldefiniertheit der Sprache TCBS und für
die Definition des Laufes gegeben. Als erstes wird bewiesen, daß jeder Prozeß jedesw ∈ ατ zu
hören bereit ist, und daß er sich in diesem Fall deterministisch entwickelt. Der zweite Satz sichert,

daß jeder Prozeß mindestens eine der zwei für den Lauf eines Prozesses nötigen Transitionen
w!−→

und
δ:−→ hat.

Satz 3.3 (Ḧorbereitschaft und Determinismus)
Sei p ∈ Pα und w ∈ ατ . Dann existiert genau ein p′ ∈ Pα, so daß p

w?−−→ p′

Beweis
Dieser Beweis l̈auft nach dem in Abschnitt 3.8 auf Seite 30 angegebenen Schema: Im folgen-

den wird aber der Fallp
τ?−→ p stillschweigend weggelassen, da für ihn die Aussage des Satzes

offensichtlich immer gilt.

• Hear : Für ?f gilt: ?f v?−→ f(v) für v ∈ α. Da f eine totale Funktion ist, folgt, daß die
Behauptung gilt.

• Talk : Es gilt: f&<v, p′>
v′?−−→ f(v′) und es gibt keine andere Regelf&<v, p′>

v′?−−→ p′.
Also ist auch hier die Aussage des Satzes erfüllt.

• Compose :Die einzige Regel aus Definition 3.11 auf Seite 24, die Aussagen für | bez̈uglich
v?−→macht, ist

p
v?−→ p′ q

v?−→ q′

(p|q) v?−→ (p′|q′)
.

Da für p undq die Aussage wahr ist, gilt also:∀v ∈ α ∃!p′, q′ : p
v?−→ p′ ∧ q

v?−→ q′. Daraus

folgt aber sofort, daß∀v ∈ α ∃!r : (p|q) v?−→ r und zwarr = (p′|q′).
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• Translate : Die einzig in Frage kommende Semantikregel ist

pβ
Φ↓(v)?
−−−−→ p′β

Φpβ
v?−→ Φp′β

.

pβ erfüllt die Aussage und also∀wβ ∈ βτ ∃!p′β : pβ
wβ?
−−→ p′β. DaΦ↓(v) ∈ βτ für allev ∈ α,

gilt: ∃!p′ : Φpβ
v?−→ p′ und zwar istp′ = Φp′β.

• Timeout : Für diesen Konstruktor kommt nur folgende Semantikregel in Frage:

p
v?−→ p′

δ:p v?−→ p′
.

p erfüllt die Aussage und also∃!p′ : p
v?−→ p′. Daraus folgt unmittelbar, daß∃!p′ : δ:p v?−→ p′.

• Delay : Für diesen Konstruktor kommen zwei Semantikregeln in Frage:

δ.p
v?−→ δ.p; δ 6= 0

p
v?−→ p′

0.p
v?−→ p′

Für δ = 0 ist der Fall analog zum Timeout-Konstruktor. Sonst bleibtp für alle v ∈ α

unver̈andert, alsoδ.p
v?−→ p; δ 6= 0

�

Jetzt ist auch noch einmal deutlich die Ursache für die Einf̈uhrung zweier Nichtterminalsymbol-
sorten (dα,pα) in Definition 3.7 auf Seite 19 zu sehen. Würden f̈ur die Definition einesA ∈ Defα
auchp ∈ Pα zugelassen sein3, wäre eine Definition wieA = A zulässig. Daf̈ur würde aber der
Satz nicht gelten, denn man kann keine Aussageüber die Reaktion vonA machen. Die einzigen
Operatoren, die dafür sorgen, daß eine Aufnahme möglich und das Ergebnis deterministisch ist,
sind Hear und Talk, sowie Compose, Translate, Delay und Timeout, die vier letztgenannten aber
nur unter der Voraussetzung, daß die in ihnen aufgehenden Prozesse schon ausPα sind.4 Des-
wegen heißt auchDα die Menge aller̈uberwachten Prozesse, da für p ∈ Dα unabḧangig von
Definitionseinsetzungen die direkten Entwicklungsmöglichkeiten bestimmt werden können.

Im nächsten Satz wird gezeigt, daß die Definition 3.12 auf Seite 26 wohlgeformt ist, d.h. das
mindestens ein solcher Lauf existiert.

Satz 3.4 (Aktionsbereitschaft)
Sei p ∈ Pα. Dann existiert mindestens ein p′ ∈ Pα, so daß p

w!−→ p′ (für ein w ∈ ατ ) oder

p
δ:−→ p′ (für ein δ ∈ N).

Beweis
Auch dieser Beweis läuft nach dem in Abschnitt 3.8 auf Seite 30 angegebenen Schema:

3Das ist die einzige Verwendung vondα außerhalb der Definition 3.7 auf Seite 19, ohne sie könntedα dort einfach
durchpα ersetzt werden. Ohne die dann redundanten Regeln wäre die Definition viel einfacher.

4Für den Delay-Operator steht die Sache etwas anders, er ist eigentlich auch ein Operator, der für δ 6= 0 den Satz
erfüllt. Er wird jedoch trotzdem in Analogie zum Timeout-Operator behandelt.
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• Hear : Es gilt:

?f δ:−→?f.

• Talk : Es gilt:

f&<v, p′>
v!−→ p′

• Compose :Das ist der einzig interessante Fall in diesem Beweis, da hier auch der vorhin
bewiesene Satz vonnöten ist. Im ersten Fall wird angenommen, daß sowohlp als auchq Zeit
vergehen lassen können, und zwarδp bzw.δq. Daraus folgt, daß beide auchδ = min(δp, δq)
Zeiteinheiten vergehen lassen können (siehe Satz 3.1 auf Seite 31). Dann kann wegen:

p
δ:−→ p′ q

δ:−→ q′

p|q δ:−→ p′|q′

der Prozeßp|q auch Zeit vergehen lassen, erfüllt also die Behauptung. Nun sei o.B.d.A.
p nicht in der Lage, Zeit vergehen zu lassen. Darum und weilp die Aussage des Satzes

erfüllt, gilt: ∃p′ ∈ Pα, w ∈ ατ : p
w!−→ p′. Nun gilt aber nach Satz 3.3 auf Seite 32:

∃!q′ ∈ Pα : q
w?−−→ q′. Daraus und aus der Transitionsregel

p
w!−→ p′ q

w?−−→ q′

(p|q) w!−→ (p′|q′)

folgt nun direkt die Behauptung des Satzes.

• Translate : Da für pβ die Aussage stimmt, gilt entweder:pβ
wβ !
−−→ p′β oderpβ

δ:−→ p′β . Im
ersten Fall gilt wegen

pβ
wβ !
−−→ p′β

Φpβ
Φ↑(wβ)!
−−−−−→ Φp′β

und im zweiten Fall wegen

pβ
δ:−→ p′β

Φpβ
δ:−→ Φp′β

die Behauptung des Satzes.

• Timeout : Wegen

(δ + η):p δ:−→ η:p

gilt die Behauptung.

• Delay : Wegen

(δ + η).p δ:−→ η.p

gilt auch hier die Behauptung.

�

Mit Hilfe dieses Satzes ist nun die Existenz eines Laufes eines Prozesses gewährleistet. Das ist
im Grunde erst die Bestätigung f̈ur die Wohldefiniertheit der operationalen Semantik, denn ein
Prozeß, der keine Aktion, also keine Entwicklung, keinen Lauf haben kann, wäre naẗurlich nicht
besonders sinnvoll.

34



Bisimulationen

4 Bisimulationen

Wie bereits angedeutet, ist es bei solchen formalen Kalkülen sinnvoll, gewisse Prozesse auf Grund
ihres Verhaltens in bestimmte Klassen einzusortieren. Dabei gibt es verschiedene Möglichkeiten.
Sind einerseits die Klassen zu klein, sind nur sehr wenige Aussagenüber die gleiche Zugehörigkeit
verschiedener Prozesse möglich, sind andererseits die Klassen zu groß, so sind die gewonnenen
Aussagen meist nicht relevant. Im allgemeinen sind Klassen nur dann von Interesse, wenn esÄqui-
valenzklassen sind, sie also durchÄquivalenzrelationen gebildet werden. Das ist auch hier der Fall.
Es werden in diesem Kapitel die zwei am häufigsten im Zusammenhang mit parallelen Kalkülen
angewendeten̈Aquivalenzrelationen, die starke und die schwache Bisimulation, eingeführt und
einige Eigenschaften bewiesen.

Zunächst werden zwei Begriffe definiert, um mit den Bisimulationen umgehen zu können.

Definition 4.1 (Äquivalenzrelation)
Eine RelationR ⊆ P × P heißt Äquivalenzrelation, wenn gilt:

• Reflexivität : ∀p ∈ P : (p, p) ∈ R

• Symmetrie : ∀p, q ∈ P : (p, q) ∈ R =⇒ (q, p) ∈ R

• Transitivit ät : ∀p, q, r ∈ P : (p, q), (q, r) ∈ R =⇒ (p, r) ∈ R

EineÄquivalenzrelation aufPα erlaubt es, den Begriff der̈Aquivalenz zweier Prozesse genauer zu
definieren. Es kann verschiedene solche Begriffe geben, wie ja auch bei den natürlichen Zahlen:
1 = 1 aber auch5 = 1 mod(4).

Definition 4.2 (Kongruenzrelation)
Eine Relation R ⊆ P × P heißt Kongruenzrelation bezüglich der s-stelligen Funktion f :
P s → P , wenn folgendes gilt:

(∀1 ≤ k ≤ s : pkRp′k) =⇒ f(p1, ..., ps)Rf(p′1, ..., p
′
s)

Eine KongruenzrelationR bez̈uglich aller Konstruktoren von TCBS aufPα, die auch einëAqui-
valenzrelation ist, definiert eine starke Form der Gleichheit, denn man kann, wennpRp′ gilt, p
in jedem Prozeßq durchp′ ersetzen und für das Ergebnisq′ gilt: qRq′. Dies ist naẗurlich eine
wünschenswerte Eigenschaft für eineÄquivalenz.

4.1 Die starke Bisimulation

Definition 4.3 (starke Bisimulation)
Seien P1 und P2 zwei α-Prozeßmengen. Eine RelationR ⊆ P1 × P2 ist eine starke Bisimula-
tion, wenn für alle u‡ ∈ ατ × {?, !} ∪ N× {:} gilt:

(i) Wenn pRq und p
u‡−→ p′, dann ∃q′, so daß q

u‡−→ q′ und p′Rq′,

(ii) Wenn pRq und q
u‡−→ q′, dann ∃p′, so daß p

u‡−→ p′ und p′Rq′.

Die größte starke Bisimulation wird mit ∼P1,P2 bezeichnet.
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Im folgenden wird ḧaufig der Index von∼ weggelassen, da aus dem Kontext meist zu schließen
ist, welche Mengen betrachtet werden. Imübrigen ist bis auf wenige AusnahmenP1 = P2 =
Pα. Es ist offensichtlich, daß es eine größte starke Bisimulation gibt, da die Vereinigung von
zwei starken BisimulationenR1 undR2 wieder eine starke Bisimulation ist, und andererseits jede
starke BisimulationR ⊆ P1 × P2 sein muß. Andererseits ist es für den Nachweis, daß zwei
Prozessep1 ∈ P1 und p2 ∈ P2 die Eigenschaftp1 ∼ p2 erfüllen, ausreichend, die Existenz
einer starken BisimulationR mit (p1, p2) ∈ R zu zeigen. Da die zweite geforderte Eigenschaft
die symmetrische Entsprechung der ersten ist, folgt ausp1Rp2 =⇒ p2Rp1 und dem Beweis der
Eigenschaft (i) f̈urR schon, daßReine starke Bisimulation ist.

Jetzt wird auch der Grund für die Namensgebung für die starke Bisimulation klar: man führt beide
Prozesse nebeneinander aus (man bisimuliert sie) und schaut, wie sie sich verhalten; wenn es für
jede Transition des einen Prozesses eine Entsprechung beim anderen Prozeß gibt und umgekehrt,
dann gelten die Prozesse alsäquivalent, man sagt auch, als stark bisimuliert.

Satz 4.1
Die starke Bisimulation ∼Pα,Pα ist eine Äquivalenzrelation und eine Kongruenzrelation
bezüglich aller Konstruktoren von Pα (TCBS).

Beweis
∼Pα,Pα ist Äquivalenzrelation :

• Reflexivität : Zum Beweis wird die Relation

R :=
{
(p, p)

 p ∈ Pα

}
definiert und bewiesen, daß sie eine starke Bisimulation ist. Dann giltR ⊆∼ und damit auch
∀p ∈ P : (p, p) ∈∼.R ist eine starke Bisimulation, dap sich wiep verhalten und sich dabei
naẗurlich auch gleich (zup′) entwickelt, und da(p′, p′) ∈ R gilt.

• Symmetrie : Diese ist offensichtlich erfüllt, da der zweite Zweig der Definition der starken
Bisimulation die symmetrische Entsprechung zum ersten ist.

• Transitivit ät : Nun sei

R :=
{
(p, r)

 (p, q), (q, r) ∈∼Pα,Pα

}
.

Um zu zeigen, daßR eine starke Bisimulation ist, werden alle Paare(p, r) ∈ R betrachtet:
p kann sich wie einq verhalten und das Paar der resultierenden Prozesse ist in∼. Analoges
gilt f ür dasselbeq undr. Also kann sichp wie r verhalten, und da(p′, q′), (q′, r′) ∈∼, gilt
für die resultierenden Prozessep′ undr′: (p′, r′) ∈ R. Damit istR eine starke Bisimulation.

∼Pα,Pα ist Kongruenzrelation : Nun muß f̈ur alle Konstruktoren, die auf Elementen ausPα

operieren (Talk, Translate, Compose, Timeout, Delay) bestimmt werden, ob ihre Anwendung die
Relation∼Pα,Pα erḧalt. Das l̈auft immer daraus hinaus, eine geeignete RelationR ∈ Pα × Pα

zu finden, so daß z.B. für den Translate-Operator alle Paare(Φp, Φq) mit p ∼ q Element von
R sind. Diese Beweise sind bis auf den Fall des Compose-Operators ziemlich offensichtlich aus
den Transitionsregeln abzuleiten. Das liegt daran, daß sie alle einstellig sind und damit die Tran-
sitionen gleich sein m̈ussen, denn die Transitionen, die die jeweiligen Operatoren ausführen, sind
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ja, da die Operatoren identisch sind, gleich und die in ihren enthaltenen Prozesse sind stark bi-
simuliert. Etwas interessanter ist der Fall des Compose-Operators, da er binär ist, und damit das
Zusammenspiel von zwei verschiedenen Prozessen untersucht wird. Dazu ist zu beweisen, daß

R :=
{
(p1|p2, q1|q2)

 p1 ∼ q1 ∧ p2 ∼ q2

}
eine starke Bisimulation ist. Dazu reicht es zu zeigen, daß:

p1|p2Rq1|q2 ∧ p1|p2
u‡−→ p′1|p′2 =⇒ ∃q′1, q′2 : q1|q2

u‡−→ q′1|q′2 ∧ p′1|p′2Rq′1|q′2.

Dafür ist hinreichend, daß:

p1 ∼ q1 ∧ p2 ∼ q2 ∧ p1|p2
u‡−→ p′1|p′2 =⇒ ∃q′1, q′2 : q1|q2

u‡−→ q′1|q′2 ∧ p′1 ∼ q′1 ∧ p′2 ∼ q′2.

Jetzt erfolgt eine Fallunterscheidungüber die drei M̈oglichkeiten der Belegung vonu‡:

• u‡ = δ : . Es reicht zu zeigen, daß:

p1 ∼ q1 ∧ p2 ∼ q2 ∧ p1
δ:−→ p′1 ∧ p2

δ:−→ p′2

=⇒ ∃q′1, q′2 : q1
δ:−→ q′1 ∧ q2

δ:−→ q′2 ∧ p′1 ∼ q′1 ∧ p′2 ∼ q′2.

Das aber folgt aus der Voraussetzung, daßp1 ∼ q1 undp2 ∼ q2.

• u‡ = w? . vollkommen analog zum Fallu‡ = δ :.

• u‡ = w! . Hier gibt es zwei analoge Fälle. O.B.d.A sei(‡1, ‡2) = (!, ?) (siehe Transitions-
regel f̈ur den Compose-Operator in Definition 3.11 auf Seite 24). Dann reicht es, zu zeigen,
daß:

p1 ∼ q1 ∧ p2 ∼ q2 ∧ p1
w!−→ p′1 ∧ p2

w?−−→ p′2

=⇒ ∃q′1, q′2 : q1
w!−→ q′1 ∧ q2

w?−−→ q′2 ∧ p′1 ∼ q′1 ∧ p′2 ∼ q′2.

Das folgt wiederum aus der Voraussetzung, daßp1 ∼ q1 undp2 ∼ q2.

�

Jetzt folgen einige Eigenschaften der starken Bisimulation, die teilweise bereits angegeben wur-
den, aber hier nun bewiesen werden:

Satz 4.2
(i) (p|q) ∼ (q|p)

(ii) (p|(q|r)) ∼ ((q|p)|r)

(iii) Wenn p ∼ q, dann Run(p) = Run(q)

(iv) 000α|p ∼ p

(v) 0:p ∼ p

(vi) 0.p ∼ p

37



Bisimulationen Die schwache Bisimulation

(vii) δ:?f ∼?f

Beweis
Für die Punkte (i), (ii), (iv), (v), (vi) und (vii) reicht die Angabe der entsprechenden Bisimulatio-
nen, da der Beweis, daß es starke Bisimulationen sind, dann ein einfaches Einsetzen der Regeln
ist. Die Bisimulation sind aber auch sehr einfach und lauten:

R(i) :=
{
(p|q, q|p)

 p, q ∈ Pα

}
R(ii) :=

{
(p|(q|r), (p|q)|r)

 p, q, r ∈ Pα

}
R(iv) :=

{
(000α|p, p)

 p ∈ Pα

}
R(v) :=

{
(0:p, p)

 p ∈ Pα

}
R(vi) :=

{
(0.p, p)

 p ∈ Pα

}
R(vii) :=

{
(δ:?f, ?f)

 f ∈ Funcα

}
Da ausp ∼ q automatischq ∼ p folgt, reicht es f̈ur Punkt (iii) aus, zu zeigen, daß gilt:

p ∼ q =⇒ Run(p) ⊆ Run(q)

und damit reicht es auch, zu zeigen, daß gilt:

p ∼ q ∧ Runi(p) ∈ Run(p) =⇒ Runi(p) ∈ Run(q)

WennRuni aber ein Lauf vonp ist, dann existiert eine Folge von Zuständen vonp, nennen wir sie
Statei(p), für die gilt:

• Statei
0(p) = p,

• ∀n ∈ N : Statei
n(p)

Runi
n(p)−−−−−→ Statei

n+1(p).

Es gilt nun p ∼ q, also Statei
0(p) ∼ Statej

0(q). Wenn nunStatei
n(p) ∼ Statej

n(q) gilt,

folgt daraus, daß es für die TransitionStatei
n(p)

Runi
n(p)−−−−−→ Statei

n+1(p) die Entsprechung

Statej
n(q)

Runi
n(p)−−−−−→ qn+1 gibt. Nun seiRunj

n(q) durchRuni
n(p) undStatej

n+1(q) durchqn+1 de-

finiert. Dann giltStatei
n+1(p) ∼ Statej

n+1(q). Daraus folgt, daßRunj(q) = Runi(p) in Run(q)
enthalten ist. �

4.2 Die schwache Bisimulation

Definition 4.4 (schwache Bisimulation)
Seien P1 und P2 zwei α-Prozeßmengen. Eine Relation R ⊆ P1 × P2 ist eine schwache Bisi-
mulation, wenn für alle u‡ ∈ α× {?, !} ∪ N× {:} gilt:

(i) Wenn pRq und p
u‡−→ p′, dann ∃q′, so daß q

(τ !)∗−−−→ u‡−→ q′ und p′Rq′,

(ii) Wenn pRq und p
τ !−→ p′, dann ∃q′, so daß q

(τ !)∗−−−→ q′ und p′Rq′,

(iii) Wenn pRq und q
u‡−→ q′, dann ∃p′, so daß p

(τ !)∗−−−→ u‡−→ p′ und p′Rq′,
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(iv) Wenn pRq und q
τ !−→ q′, dann ∃p′, so daß p

(τ !)∗−−−→ p′ und p′Rq′.

Die größte schwache Bisimulation wird mit ≈P1,P2 bezeichnet, der Index kann weggelassen
werden, wenn er aus dem Kontext eindeutig hervorgeht.

Analog zur starken Bisimulation ist die Wohldefiniertheit von≈P1,P2 gesichert. Um nachzuweisen,
daßp1 ≈ p2 reicht es wieder aus, zu zeigen, daßR mit (p1, p2) ∈ R eine schwache Bisimula-
tion ist, außerdem folgt ausp1Rp2 =⇒ p2Rp1 und dem Beweis der Eigenschaften (i) und (ii)
fürR auch schon, daßR eine schwache Bisimulation ist, da die Eigenschaften (iii) und (iv) die
symmetrische Entsprechung der Eigenschaften (i) bzw. (ii) sind.

Bei der schwachen Bisimulation wird im Gegensatz zur starken Bisimulation von den beiden Pro-
zessen nicht erwartet, daß sie sich identisch verhalten, sondern nur, daß sie bis auf interne Aktio-
nen (diese finden statt, wenn einÜbersetzer ein bestimmtes Element ausα nach außen hin zuτ
übersetzt, welches von allen Prozessen ignoriert wird) dasselbe tun. Dabei ist der erste Zweig der
Definition in (i) bzw. (iii) klar: wennp sich zup′ entwickeln kann, wobei esv hört bzw. sagt, muß
das auchq mit qRp können, nur das ihm vorher noch erlaubt ist, beliebig oftτ zu sagen.q ent-
wickelt sich dabei zuq′ und es muß gelten, daßp′Rq′. Interessanter ist da schon der zweite Zweig
in (ii) bzw. (iv): wennp das Wortτ sagt und zup′ wird, muß auchq eine beliebige Anzahl von
τ sagen k̈onnen und zuq′ mit p′Rq′ werden. Auf den ersten Blick scheint das analog zum ersten
Fall zu sein. Aber im zweiten Fall ist es auch möglich, daßq Null mal τ sagen kann, d.h. daßq
garnichts sagt undq bleibt, daß alsoq identisch zuq′ ist. Würde hingegen der zweite Fall zum
ersten dazugeschlagen, dann müßteq mindestens einmalτ sagen. Verlangte man dies, so würde
der internen Aktionτ aber eine zu starke Bedeutung zugemessen. Es ist aber gerade die Absicht,
daß die internen Aktionen unbeachtet bleiben.

Satz 4.3
Die schwache Bisimulation ≈Pα,Pα ist eine Äquivalenzrelation und eine Kongruenzrelation
bezüglich aller Konstruktoren von Pα (TCBS).

Beweis
Daß die schwache Bisimulation eineÄquivalenzrelation ist, wird analog zum Beweis für die star-
ke Bisimulation bewiesen. Auch zum Beweis, daß≈Pα,Pα eine Kongruenzrelation ist, sind die
Betrachtungen̈ahnlich wie bei der starken Bisimulation. So sind die Beweise für die Operatoren
Talk, Timeout und Delay so einfach, daß sie weggelassen werden. Hier ist jetzt aber der Beweis für
den Translate-Operator interessant, da er ja das in der schwachen Bisimulation ausgezeichneteτ
umwandeln k̈onnte. Außerdem ist wieder der Beweis für den Compose-Operator zu führen. Dieser
ist hier etwas komplexer, aber auch interessanter als beim Beweis für die starke Bisimulation. Als
erstes folgt nun der Beweis, daß der Translate-Operator die schwache Bisimulation erhält. Es wird
gezeigt, daß f̈ur ein festesΦ die Relation

R :=
{
(Φpβ,Φqβ)

 pβ ≈ qβ

}
eine schwache Bisimulation ist. Dazu reicht es, folgendes zu zeigen (u‡ ∈ α× {?, !} ∪ N× {:}):

(i) WennΦpβRΦqβ undΦpβ
u‡−→ Φp′β, dann∃q′β, so daßΦqβ

(τ !)∗−−−→ u‡−→ Φq′β undΦp′βRΦq′β,

(ii) WennΦpβRΦqβ undΦpβ
τ !−→ Φp′β, dann∃q′β, so daßΦqβ

(τ !)∗−−−→ Φq′β undΦp′βRΦq′β ,

Aus den Transitionsregeln für den Translate-Operator und ausΦ↑(τ) = τ folgt, daß es reicht, zu
zeigen, daß gilt:
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(i) Seivβ ∈ Φ−1
↑ (v): Wennpβ ≈ qβ undpβ

vβ !
−−→ p′β, dann∃q′β, so daßqβ

(τ !)∗−−−→
vβ !
−−→ q′β und

p′β ≈ q′β,

(ii) SeiΦ↓(v) 6= τ : Wennpβ ≈ qβ undpβ
Φ↓(v)?
−−−−→ p′β, dann∃q′β , so daßqβ

(τ !)∗−−−→
Φ↓(v)?
−−−−→ q′β

undp′β ≈ q′β,

(iii) SeiΦ↓(v) = τ : Wennpβ ≈ qβ undpβ
τ?−→ p′β , dann∃q′β , so daßqβ

τ?−→ q′β undp′β ≈ q′β ,

(iv) Wennpβ ≈ qβ undpβ
δ:−→ p′β , dann∃q′β , so daßqβ

(τ !)∗−−−→ δ:−→ q′β undp′β ≈ q′β,

(v) Seiwβ ∈ Φ−1
↑ (τ): Wennpβ ≈ qβ undpβ

wβ !
−−→ p′β, dann dann∃q′β, so daßqβ

(τ !)∗−−−→
wβ !
−−→ q′β

undp′β ≈ q′β,

Die Punkte (i), (ii) und (iv) folgen sofort aus der Voraussetzung, daßpβ ≈ qβ . Punkt (iii) gilt,
weil pβ = p′β und qβ = q′β . Für Punkt (i) ist zu beachten, daßτ 6∈ Φ−1

↑ (v). Für Punkt (v) gibt
es zwei F̈alle, erstens kannwβ = τ sein, dann aber folgt die Aussage sofort auspβ ≈ qβ (Punkt
(ii) der Definition). Zweitens kannwβ 6= τ sein, aber auch dann folgt die Aussage sofort aus der
Voraussetzung (Punkt (i) der Definition 4.4 auf Seite 38).

Jetzt folgt der Beweis, daß der Compose-Operator die schwache Bisimulation erhält. Dazu ist zu
beweisen, daß

R :=
{
(p1|p2, q1|q2)

 p1 ≈ q1 ∧ p2 ≈ q2

}
eine schwache Bisimulation ist. Dafür reicht es zu zeigen, daß:

(i) Wennp1|p2Rq1|q2 und p1|p2
u‡−→ p′1|p′2, dann∃q′1, q′2, so daßq1|q2

(τ !)∗−−−→ u‡−→ q′1|q′2 und
p′1|p′2Rq′1|q′2,

(ii) Wenn p1|p2Rq1|q2 und p1|p2
τ !−→ p′1|p′2, dann∃q′1, q′2, so daßq1|q2

(τ !)∗−−−→ q′1|q′2 und
p′1|p′2Rq′1|q′2.

Dafür ist hinreichend, daß gilt:

(i) Wennp1 ≈ q1 undp2 ≈ q2 undp1|p2
u‡−→ p′1|p′2, dann∃q′1, q′2, so daßq1|q2

(τ !)∗−−−→ u‡−→ q′1|q′2
sowiep′1 ≈ q′1 undp′2 ≈ q′2,

(ii) Wennp1 ≈ q1 und p2 ≈ q2 und p1|p2
τ !−→ p′1|p′2, dann∃q′1, q′2, so daßq1|q2

(τ !)∗−−−→ q′1|q′2
sowiep′1 ≈ q′1 undp′2 ≈ q′2.

Aus der Voraussetzung für Punkt (ii) folgt (o.B.d.A sagtp1 und ḧort p2 das Wortτ ):

p1 ≈ q1 ∧ p2 ≈ q2 ∧ p1
τ !−→ p′1 ∧ p2

τ?−→ p2.

Daraus folgt wegen der Definition von≈ und weil jeder Prozeß beliebig vieleτ hören kann, ohne
sich zu ver̈andern, daß:

∃q′1 : q1
(τ !)∗−−−→ q′1 ∧ q2

(τ?)∗−−−→ q2 ∧ p′1 ≈ q′1 ∧ p2 ≈ q2.

Daraus folgt direkt die Behauptung von Punkt (ii). Jetzt erfolgt zum Beweis von Punkt (i) eine
Fallunterscheidung̈uber die drei M̈oglichkeiten der Belegung vonu‡:
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• u‡ = δ : . Aus der Voraussetzung folgt wegen der Definition von≈ und weil jeder Prozeß
beliebig vieleτ hören kann, daß:

∃q′1, q′2 : q1
(τ?)∗−−−→ (τ !)∗−−−→ δ:−→ q′1 ∧ q2

(τ !)∗−−−→ (τ?)∗−−−→ δ:−→ q′2 ∧ p′1 ≈ q′1 ∧ p′2 ≈ q′2.

Daraus folgt unmittelbar die Behauptung.

• u‡ = w? . vollkommen analog zum Fallu‡ = δ :.

• u‡ = w! . Hier gibt es zwei analoge Fälle. O.B.d.A sei(‡1, ‡2) = (!, ?). Dann folgt, daß:

∃q′1, q′2 : q1
(τ?)∗−−−→ (τ !)∗−−−→ w!−→ q′1 ∧ q2

(τ !)∗−−−→ (τ?)∗−−−→ w?−−→ q′2 ∧ p′1 ≈ q′1 ∧ p′2 ≈ q′2.

Daraus folgt unmittelbar die Behauptung.

�

5 Äquivalenzen und Korrektheit

Ein bedeutender Aspekt der Betrachtung formaler paralleler Kalküle ist der Nachweis der Kor-
rektheit von Algorithmen. Ein Programm gilt im intuitiven Sinne dann als korrekt, wenn seine
Implementation das erfüllt, was seine Spezifikation fordert. Die Implementation eines Algorith-
mus ist in TCBS wohldefiniert. Von einem Programm in TCBS ist bekannt, wie es sich verhält.
Anders sieht es bei der Spezifikation aus. Diese ist oftmals nur verbal gegeben.

Nun wird eine spezielle Algorithmenklasse betrachtet, für die die in dieser Arbeit vorgestellten
Korrektheitsbeweistechniken besonders geeignet sind, und zwar die der Protokolle.

Protokolle dienen dazu, Datenüber ein potentiell unsicheres Medium, zum Beispiel ein Ethernet,
zu übertragen. Nun mag es paradox klingen, das Ethernet als unsicheres Medium zu bezeichnen.
Schließlich funktioniert ja bei Benutzung eines solchen Mediums (die meisten LANs sind der-
zeit auf Grundlage eines Ethernets implementiert) jedeÜbertragung. Das aber liegt nur an dem
verwendeten Netzwerkprotokoll (zunehmend TCP/IP), welches die auftretenden Fehler abfängt.

Die verbale Spezifikation eines einfachen Punkt-zu-Punkt-Übertragungprotokolls, das Daten vom
Punkt A zum Punkt B̈ubertr̈agt5, könnte etwa so lauten:

Jede von der Seite A ausgehende Information erreicht mit Sicherheit die Seite B.

Der nun verf̈ugbare theoretische Apparatüber TCBS legt es nahe, die verbale Spezifikation in
diesen Kalk̈ul zu übertragen und zu prüfen, ob Spezifikation (∈ Pα) und Implementation (∈ Pα)
bez̈uglich einer noch zu bestimmenden Bisimulationäquivalent sind.

Auf den ersten Blick sieht es so aus, als wenn dasÜbersetzen der Spezifikation nach TCBS genau-
so kompliziert ist wie die Implementierung, daß also der Vorgang desÜbersetzens von Problem-
stellung zur Spezifikation genauso anfällig für Fehler (um deren Ausschluß es bei der Korrektheits-
prüfung geht) ist wie die Programmierung, also dieÜbertragung des Problems zur Implementa-
tion. Das ist f̈ur viele Algorithmenklassen auch richtig, aber gerade Protokolle sind für den hier
vorgestellten Ansatz sehr gut geeignet, denn obwohl sie selbst sehr kompliziert sein können, ist
die obige verbale Spezifikation sehr einfach und damit auch die im folgenden vorgestellte formale
Spezifikation in TCBS.

5Es gibt auch andere Netzprotokolle, z.B. für die Versẗandigung vonn Rechnern
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5.1 Vorbetrachtungen zur Definition der Korrektheit

Protokolle sind naẗurlich nicht von ihrer Außenwelt abgeschnitten, sie sind im Gegenteil ohne
mit ihnen kommunizierende Programme völlig sinnlos. Hier werden der Einfachheit halber nur
Zweipunkt-Einwegprotokolle betrachtet, also Protokolle, die ausschließlich Informationen von
Punkt A nach Punkt B̈ubertragen:

A
Daten−−−−→ Protokoll A

unsicheres Medium−−−−−−−−−−−−−−→ Protokoll B
Daten−−−−→ B

Ein Protokollalgorithmus besteht also aus zwei Seiten, für jeden der beteiligten Partner ist eine
Seite zusẗandig.

TCBS hat aber ein sicheres Medium, auf dem zudem noch alle hören k̈onnen, was gesagt wird.
Um hier ein passendes Modell zu finden, werden die bisher etwas zu kurz gekommenenÜbersetzer
(die Translate-Operatoren) verwendet. Es werden alle Daten ausgefiltert, die der jeweilige Prozeß
aus physikalischen Gründen nicht direkt ḧoren kann, weil er zum Beispiel auf der anderen Seite
des unsicheren Mediums ist, oder aber weil z.B.A ja nicht mitB direkt kommuniziert, sondern
mit dem Protokoll A.

Seien nun den beteiligten Partnern A und B die TCBS-Prozessea bzw. b zugeordnet. Dann wird
um a ∈ Pα der ÜbersetzerΦa gelegt, der an alle Daten, diea sagt, das SymbolA anḧangt und
a nichts von außen ḧoren l̈aßt und umb ∈ Pα wird der ÜbersetzerΦb gelegt, der alle Daten,
an die das SymbolB angeḧangt ist, zu lokalen Daten macht, und nichts vom Innenleben vonb
nach außen dringen läßt außerτ . Nun werden f̈ur die anderen direkten Verbindungen (zwischen
Protokoll A und dem Medium, sowie zwischen Protokoll B und dem Medium) noch mehr solche
Marken ben̈otigt. Außerdem ist damit zu rechnen, daß ein Protokoll zusätzlich zu den Daten des
Typs α auch noch andere interne Informationenübertr̈agt, um die einwandfreiëUbertragung zu
geẅahrleisten. Dieser vom Protokoll benötigte Datentyp, der sicherlichα in der einen oder anderen
Form entḧalt, heißeβ.

Auf dem Medium wird also die Spracheγ := {A,B}×α∪{VA, VB, NA, NB}×β gesprochen. In
der n̈achsten Darstellung werden die Richtungen der Datenübertragungen dargestellt. Dabei liefert
ein Prozeß nur dann mitX markierte Daten, wenn es einen mitX markierter Pfeil gibt, der die
entsprechende Box verlaßt. Gleiches gilt für die Aufnahme. Das wird teilweise miẗUbersetzern
erreicht, oft jedocḧuber die Definition der entsprechenden Prozesse, die ignorieren, was nicht für
sie bestimmt ist.

A
A−→ Protokoll A

NB−−→ unsicheres Medium
VA−−→

←−−
VB

unsicheres Medium
NA←−−

Protokoll B
B−→ B

Dabei sollNB ”
nach B“ undVA ”

von A“ bedeuten. Nun muß natürlich noch das unsichere Me-
dium in TCBS programmiert werden, und es muß, wie oben zu sehen, in 2 Richtungen Daten
übertragen, ausNB macht esVA und ausNA macht esVB, oder eben auch nicht; esübertr̈agt
nichts; die Daten gehen auf dem Medium verloren.

5.2 Das unsichere Medium

Das unsichere Medium, welches mitN gekennzeichnete Daten mitV kennzeichnet und eventuell
übertr̈agt, wird durch folgenden Prozeß implementiert:

42
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MediumN,V :=?fMediumN,V

fMediumN,V
(v) :=

{
ÜbertrageV,d |MediumN,V falls v = (N, d)
MediumN,V sonst

ÜbertrageV,d := ΦÜbertrage(f000&<(V, d),000>|f000&<Ignore,000>)

ΦÜbertrage↑(v) :=

{
v falls v = (V, d)
τ sonst

ΦÜbertrage↓(v) := τ

Dabei ist die innerhalb des̈Ubersetzers gesprochene Sprache gegenüber der außerhalb gesproche-
nen Sprache um das SymbolIgnore erweitert, daß vom̈UbersetzerΦÜbertrage nach außen zuτ
übersetzt wird, da es nicht dem Schemav = (V, d) entspricht.ΦÜbertrage übersetzt nach innen hin

alles zuτ . f000 wird unabḧangig vom Gesagten zu000. Das Ergebnis ist, daß̈UbertrageV,d entweder
τ oder(V, d) sagt und dann zu000 wird, d.h. die Daten werden̈ubertragen oder sie verschwinden.
Dieses Medium ist nicht nur unsicher in dem Sinne, daß es nicht gewährleistet, daß̈uberhaupt
Daten ankommen. Wenn Daten ankommen, so ist nicht einmal gewährleistet, daß die Reihenfolge
gewahrt bleibt. Das liegt daran, daß das Medium, sobald es Daten gehört hat, wieder aufnahmebe-
reit ist (erster Zweig der Definition vonfMediumN,V

), und die zweite Instanz des Mediums vor der
zuerst gestarteten mit derÜbertragung der Daten zum Zuge kommen könnte, da ja in TCBS der
als n̈achstes sprechende Prozeß willkürlich geẅahlt werden kann. Diese Medium ist aber sicher
dahingehend, daß Daten nicht verstümmelt werden und das keine falschen Daten vom Medium

”
erzeugt“ werden. Falls ein Mediums beides nicht sichern kann, muß eine Art von Prüfsumme zur

Nachricht hinzugef̈ugt werden, damit man fehlerhafte Nachrichten von fehlerfreien unterscheiden
kann. Nun ist aber, mit welcher Prüfsumme auch immer, nicht mit absoluter Sicherheit beweisbar,
daß nur fehlerfreie Daten ankommen. Mit einer gewissen (wenn auch sehr kleinen) Wahrschein-
lichkeit sind Daten auf solche Art fehlerhaft, daß ihre Prüfsumme wieder stimmt. Deshalb kann
man auf dieses Phänomen nicht mit Hilfe dieses Kalküls eingehen. Dafür wäre eine stochastische
Betrachtung des spezielles Prüfsummenverfahrens unter Beachtung der möglichen Fehlerquellen
und ihrer Eigenschaften erforderlich.

5.3 Das perfekte Medium

Nun können wir auch endlich die Spezifikation für ein perfektes Medium angeben. Diese wird
gegeben durch:

Perfekt :=?fPerfekt

fPerfekt(v) :=

{
!<(B, d),Perfekt> falls v = (A, d)
Perfekt sonst

Dieses Medium ist nur perfekt in Hinsicht auf die Korrektheit derübertragenen Daten und die
Bewahrung der Ordnung. Es bietet keine Flow Control, d.h. es fängt keineüberschnellen Da-
tenstr̈ome ab (es kann erst wieder etwas aufnehmen, wenn es selbst seine Daten abgeliefert hat)
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und sichert auch nicht, daß abgelieferte Daten auch wirklich schon vom Zielprozeß verarbeitetet
werden k̈onnen. Da eine Flow Control aber durchausüber Mittel der sequentiellen Programmie-
rung gesichert werden kann, wird in dieser Arbeit im weiteren davon abgesehen. Dieses Medium
übertr̈agt ohne Mithilfe von weiteren Protokollen, kann also direkt mitA markierte Daten in mit
B markierte wandeln. Außerdem̈ubertr̈agt es nur in eine Richtung, da wir uns ja nur für Ein-
wegprotokolle interessieren. Das unsichere Medium jedoch muß in zwei Richtungenübertragen,
denn der sendende Protokollprozeß ist auf Rückmeldungen vom empfangenden Protokollprozeß
angewiesen.

5.4 Korrektheit von Protokollen

Jetzt wird ein erster Versuch gestartet, die Korrektheit von Protokollen im obigen Sinne zu be-
schreiben. Dazu seipA das Protokoll A undpB das Protokoll B. Dann scheint es plausibel, die Pro-
zessePerfekt und ΦProt(pA|MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|pB) auf Äquivalenz bez̈uglich der

schwachen Bisimulation zu testen. Das hätte den Vorteil, daß man das perfekte MediumPerfekt in
jedem Zusammenhang durchΦProt(pA|MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|pB) ersetzen kann, ohne

das Ergebnis mehr als von der schwachen Bisimulation erlaubt zuändern. Es ẅare also durchaus
angemessen, in diesem Zusammenhang von einem korrekten Protokoll zu sprechen. Dabei sorgt
der ÜbersetzerΦProt dafür, daß alle internen Aktionen des Protokolls nach außen zuτ übersetzt
werden und so nur das nach außen dringt, was für den ProzeßB bestimmt ist. Außerdem kommt
nur das von außen nach innen, was vom ProzeßA kommt und f̈ur den ProzeßB bestimmt ist.
ΦProt wird also folgendermaßen definiert:

ΦProt↑(w) :=

{
w falls w = (B, d); d ∈ α

τ sonst

ΦProt↓(w) :=

{
w falls w = (A, d); d ∈ α

τ sonst

Das heißt, alles, was außen gesagt wird und mit A markiert ist, wird unverändert reingelassen, alles
andere wird zuτ übersetzt und damit innen ignoriert. Und alles was innen gesagt wird und mit B
markiert ist, wird unver̈andert herausgelassen, alles andere wird nach außen hin zuτ übersetzt und
damit dort ignoriert.

Das Problem ist nun, daßPerfekt, während es die Nachrichten̈ubermittelt, keine Zeit vergehen
läßt, was bei den beiden bisher eingeführten Bisimulationen dazu führte, daß auch das zu testen-
de Protokoll das nicht d̈urfte. Dieses ist natürlich (auch wenn das unsichere Medium instantan
übertr̈agt) ein unbefriedigender Zustand, denn viele Protokolle funktionieren erst, weil sie bei nicht
erfolgterÜbertragung nach einer bestimmten Zeit die Daten nochmalsübertragen, diëUbertragung
also verz̈ogern.

Es ist nicht nur sinnvoll sondern unabdingbar, davon abzusehen, daß ein Protokoll auf einem un-
sicheren Medium mehr Zeit braucht als ein perfektes Medium, denn die Bandbreite des perfekten
Mediums steht voll f̈ur Daten zur Verf̈ugung, wohingegen auf dem unsicheren Medium erstens
Bandbreite durch Fehler verloren geht, andererseits aber auch durch zusätzlichübertragene proto-
kollinterne Daten.

Das alles f̈uhrt zu der Idee, M̈oglichkeiten zu suchen, um von der Zeit, die ein Prozeß zur Erledi-
gung seiner Aufgabe braucht, abzusehen. Dieses wird im nächsten Kapitel getan, bevor am Ende
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der Arbeit eine genaue Definition für die Korrektheit eines Punkt-zu-Punkt-Einwegprotokolls an-
gegeben wird.

6 Ein erweiterter Kalk ül

6.1 Einführung

Wie man im letzten Kapitel gesehen hat, wäre es ẅunschenswert,̈uber eine Bisimulation zu
verfügen, die von der Zeit so wie die schwache Bisimulation vonτ abstrahieren ẅurde. Ich werde
zur Plausibilisierung der im n̈achsten Kapitel vorgestellten Bisimulation nun den bisher verwende-
ten Kalk̈ul TCBS erweitern. Im Prinzip geht es darum, eine neue ArtÜbersetzer einzuführen, der
alle Zeit, die in seinem Inneren vergeht, nicht außen vergehen läßt. Das bedeutete aber in letzter
Konsequenz, daß außerhalb desÜbersetzers gar keine Zeit mehr vergehen könnte, was wiederum
die Verwendung des Kalküls TCBS ad absurdum führen ẅurde.

Es gilt also, die Zeit in TCBS in verschiedene Klassen zu zerlegen, die je nach Typ vomÜbersetzer
herausgelassen werden oder aber zuτ übersetzt werden, womit die Zeit die innerhalb desÜberset-
zers vergeht, außen als Hintergrundrauschen ignoriert wird. Eine solche Einteilung fällt aber bei
genauerer Betrachtung nicht schwer:

• Es gibt Zeit, die, wenn ein Prozeß sie vergehen läßt, den Prozeßunverändert läßt. Diese

Zeit werde wie bisher mit der Transition
δ:−→ bezeichnet. Ein Beispiel dafür ist?f δ:−→?f

• Aber es gibt auch eine Zeit, die, wenn ein Prozeß sie vergehen läßt, den Prozeß̈andert.

Dieser Zeit wird nun die Transition
δ::−→ zugeordnet. Ein Beispiel dafür ist1.p

1::−→ p.

Es erscheint logisch, daß man die Zeit des ersten Typs, die derübersetzte Prozeß vergehen läßt,
unver̈andert nach außen dringen läßt, da ja sonst der Prozeß inklusiveÜbersetzer dauerndτ sagen
würde, ohne sich zu verändern. Dies ẅare ein in diesem Zusammenhang unerwünschtes Resultat,
da τ ja gerade die internen Aktionen repräsentiert, die zur Erreichung eines bestimmten Zieles
durchgef̈uhrt werden, aber die Außenwelt nicht interessieren.

6.2 Die Syntax von TCBS´

Nun wird der erweiterte Kalk̈ul TCBS′ eingef̈uhrt. Die Syntax entspricht im großen und ganzen
der von TCBS. In diesem Kalkül werden jedoch noch zwei weitere Konstruktoren zur Syntax
hinzugenommen werden, nämlichL als der oben erẅahnteÜbersetzer, sowieN , ein Übersetzer,

der die Aufgabe erf̈ullt, die zwei verschiedenen Zeittypen vonTCBS′ (
δ:−→,

δ::−→) auf den originalen

vonTCBS (
δ:−→) zu übersetzen.

Um TCBS′ formal zu definieren, m̈ußte vieles von der Definition vonTCBS wiederholt werden.
Da es nur um eine kleine Ergänzung geht, seien hier nur die beiden Regeln angegeben, die zur
Definition der Syntax vonTCBS hinzugenommen werden m̈ußten, um die Syntax vonTCBS′ zu
erhalten:

Operator dα pα

Localize dα −→
P

Ldα pα −→
P

Lpα

Normalize dα −→
P

N dα pα −→
P

N pα
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Die den MengenPα, Dα, Funcα, Transα,β undDefα in TCBS′ entsprechenden Mengen heißen
P′

α, D′
α, Func′α, Trans′α,β undDef ′α. Jetzt sei nur noch die FunktionTCBS′() erwähnt, die auf

kanonische Weise jedemTCBS-Prozeßp seineTCBS′-EntsprechungTCBS′(p) zuordnet. Das
ist möglich, da die Syntax vonTCBS′ alle Konstruktoren der Syntax vonTCBS entḧalt.

6.3 Die Semantik von TCBS´

Da jetzt in dem Kalk̈ul TCBS′ neue Transitionen der Form
δ::−→; δ ∈ N vorkommen, m̈ussen diese

noch zu den ursprünglichen 3 Formen hinzugenommen werden:

Definition 6.1 (erweiterteα-Transitionen auf einer Menge)
Sei P eine Menge. Dann ist die Relation

T ⊆ P × (ατ × {?, !} ∪ N \ {0} × {:, ::})× P

eine Menge von erweiterten α-Transitionen auf P . Die verkürzte Schreibweise dafür lautet:

• T 3 (p, w, !, p′)⇐⇒ p
w!−→ p′, man sagt: p kann w sagen und dabei zu p′ werden.

• T 3 (p, w, ?, p′)⇐⇒ p
w?−−→ p′, man sagt: p kann w hören und dabei zu p′ werden.

• T 3 (p, δ, :, p′)⇐⇒ p
δ:−→ p′, man sagt: p kann δ unverändernde Zeiteinheiten vergehen

lassen und dabei zu p′ werden.

• T 3 (p, δ, ::, p′) ⇐⇒ p
δ::−→ p′, man sagt: p kann δ verändernde Zeiteinheiten vergehen

lassen und dabei zu p′ werden.

Dabei ist p, p′ ∈ P , w ∈ ατ und δ ∈ N.

Definition 6.2 (erweiterteα-Prozeßmenge)
P heißt dann eine erweiterte α-Prozeßmenge, wenn auf P eine Menge von erweiterten α-
Transitionen definiert ist.

Als nächstes folgt nun, und das wieder formal, die Definition der Semantik vonTCBS′. Dabei
sind grau unterlegte BereichëAnderungen zur Semantikdefinition vonTCBS. Die beiden durch-
gestrichenen Regeln fallen im Gegensatz zum Original weg.

Definition 6.3 (operationale Semantik vonTCBS′)
In dieser Definition seien p, p′, p′′, q, q′ ∈ P′

α, pβ, p′β ∈ P′
β , δ, η ∈ N, w ∈ ατ , v, v′ ∈ α,

wβ ∈ βτ , f ∈ Func′α, Φ ∈ Trans′α,β sowie A ∈ Def ′α. Dann definieren folgende Regeln für alle
α, β ∈ Γ die möglichen erweiterten Transitionen auf P′

α:
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Operator ? ! : ::

Allgemein p
τ?−→ p

p
δ:−→ p′ p′

η:−→ p′′

p
(δ+η):−−−−→ p′′

p
δ::−→ p′ p′

η::−→ p′′

p
δ+η)::−−−−→ p′′

Talk f&<v′, p>
v?−→ f(v) f&<v′, p>

v′!−→ p

Hear ?f v?−→ f(v) ?f δ:−→?f

Timeout    
   

  ```````̀(δ + η):p δ:−→ η:p (δ + η):p δ::−→ η:p

p
v?−→ p′

δ:p v?−→ p′
p

w!−→ p′

0:p w!−→ p′
p

δ:−→ p′

0:p δ:−→ p′
p

δ::−→ p′

0:p δ::−→ p′

Delay δ.p
v?−→ δ.p    

   
  ```````̀(δ + η).p δ:−→ η.p (δ + η).p δ::−→ η.p

p
v?−→ p′

0.p
v?−→ p′

p
w!−→ p′

0.p
w!−→ p′

p
δ:−→ p′

0.p
δ:−→ p′

p
δ::−→ p′

0.p
δ::−→ p′

Translate
pβ

Φ↓(v)?
−−−−→ p′β

Φpβ
v?−→ Φp′β

pβ
wβ !
−−→ p′β

Φpβ
Φ↑(wβ)!
−−−−−→ Φp′β

pβ
δ:−→ p′β

Φpβ
δ:−→ Φp′β

pβ
δ::−→ p′β

Φpβ
δ::−→ Φp′β

Compose p
v?−→ p′ q

v?−→ q′

(p|q) v?−→ (p′|q′)
p

w‡1−−→ p′ q
w‡2−−→ q′

(p|q) w!−→ (p′|q′)
p

δ:−→ p′ q
δ:−→ q′

(p|q) δ:−→ (p′|q′)
p

δ‡1−−→ p′ q
δ‡2−−→ q′

p|q δ::−→ p′|q′

(‡1,‡2)∈{(!,?),(?,!)} (‡1,‡2)∈{(::,:),(:,::),(::,::)}

Define A() = p p
v?−→ p′

A
v?−→ p′

A() = p p
w!−→ p′

A
w!−→ p′

A() = p p
δ:−→ p′

A
δ:−→ p′

A() = p p
δ::−→ p′

A
δ::−→ p′

Normalize p
w?−−→ p′

Np
w?−−→ Np′

p
w!−→ p′

Np
w!−→ Np′

p
δ‡−→ p′

Np
δ:−→ Np′

‡∈{:,::}

Localize p
w?−−→ p′

Lp
w?−−→ Lp′

p
w!−→ p′

Lp
w!−→ Lp′

p
δ:−→ p′

Lp
δ:−→ Lp′

p
1::−→ p′

Lp
τ !−→ Lp′

Es ist ganz gut zu sehen, welche Operatoren die beiden Zeiten vergehen lassen, und wie die beiden
OperatorenL undN arbeiten. Interessant ist aber, daß sowohlL als auchN im Gegensatz zum
herk̈ommlichenÜbersetzerΦ nicht symmetrisch sind. F̈ur sie ist

”
Innen“ und

”
Außen“ ein echter

Unterschied, wohingegen für Φ beides gleichwertig ist.

Der Paralleliẗatsoperator| läßt nur dann die nichtändernde Zeit
δ:−→ vergehen, wenn beide Subpro-

zesse das tun. Wenn nur einer der beidenändernde Zeit vergehen läßt, muß das natürlich auch der
Paralleliẗatsoperator| tun.

Es ist zu beachten, daß alleTCBS′-Prozesse der FormenNp undLp; p ∈ P′
α nicht nur, wieP′

α

selber, eine erweiterteα-Prozeßmenge ausmachen, sondern sogar eine (einfache)α-Prozeßmenge,

d.h. sie haben keine Transitionen der Form
δ::−→.
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Es scheint nun f̈ur den Vergleich von zwei Protokollen nun sinnvoll, sie gekapselt vonL auf Äqui-
valenz bez̈uglich der schwachen Bisimulation zu testen.

Das folgende Lemma sichert nun, daß die zu Anfang des Kapitels gewünschte Eigenschaft von
TCBS′ bez̈uglich der zwei vorhandenen Zweitbegriffe auch erfüllt ist.

Lemma 6.1
Sei p ∈ Pα ein Prozeß. Dann gilt:

TCBS′(p) δ:−→ TCBS′(p′) =⇒ p ∼ p′ ∧ TCBS′(p) 6 ::−−→ ∧ TCBS′(p) 6 !−→

Beweis
Dieser Beweis erfolgt nach dem im Abschnitt 3.8 auf Seite 30 gegebenen Beweisschema einzeln
für die Operatoren vonTCBS. Das ist m̈oglich, da inTCBS′(p) keine anderen Operatoren als in
TCBS vorkommen und auch die zur Rechtfertigung des Schemas verwendeten Transitionsregeln
für den Define-Operator den neuen Gegebenheiten angepaßt sind. Nun die einzelnen Beweise:

• Hear : Es gilt:TCBS′(?f) δ:−→ TCBS′(?f). Es ist?f ∼?f und außerdemTCBS′(?f) 6 ::−−→
undTCBS′(?f) 6 !−→.

• Talk : Es gilt:TCBS′(f&<v, p>) 6 :−→

• Compose : Aus TCBS′(p|q) δ:−→ TCBS′(p′|q′) folgt: TCBS′(p) δ:−→ TCBS′(p′) und

TCBS′(q) δ:−→ TCBS′(q′) und damit nach Voraussetzung (für p undq gilt die Aussage)p ∼
p′, q ∼ q′ undTCBS′(p) 6 ::−−→ ∧ TCBS′(p) 6 !−→, sowieTCBS′(q) 6 ::−−→ ∧ TCBS′(q) 6 !−→.

Aus den beiden letztgenannten folgt sofort, daßTCBS′(p|q) 6 ::−−→ ∧ TCBS′(p|q) 6 !−→. Weil
∼ ein Kongruenzoperator ist, gilt auch:(p|q) ∼ (p′|q′)

• Translate : Aus TCBS′(Φpβ) δ:−→ TCBS′(Φp′β) folgt: TCBS′(pβ) δ:−→ TCBS′(p′β). Für

pβ gilt die Aussage und so folgt:pβ ∼ p′β undTCBS′(pβ) 6 ::−−→ ∧ TCBS′(pβ) 6 !−→. Weil
∼ eine Kongruenzrelation ist, und wegen der Transitionsregeln für den Translate-Operator

folgt nunΦpβ ∼ Φp′β sowieTCBS′(Φpβ) 6 ::−−→ ∧ TCBS′(Φpβ) 6 !−→.

• Timeout : AusTCBS′(η:p) δ:−→ TCBS′(p′) folgt: η = 0 und damitη:p ∼ p. Da die Aussage
für p gilt, gilt sie auch f̈ur η:p.

• Delay : analog zum Beweis für den Timeout-Operator.

�

Die geẅunschte Eigenschaft, daß ein Prozeß, der unverändernde Zeit (Transitionen der Form
δ:−→)

vergehen l̈aßt, unver̈andert bleibt, ist hiermit bewiesen. Außerdem gilt, daß ein solcher Prozeß

• keine ver̈andernde Zeit (Transitionen der Form
δ::−→) vergehen lassen kann und

• nicht in der Lage ist, etwas zu sagen.
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Aus beidem kann man folgern, daß Prozeß ausTCBS′ genau dann unverändernde Zeit vergehen
lassen kann, wenn er ausschließlich auf Eingaben wartet. Damit wird die Eignung dieses Kalküls
für den Test auf Korrektheit von Protokollen deutlich. Denn zwei Protokolle (durch den Operator
L gekapselt) sind dann im gleichen Zustand, wenn sie beide auf Eingaben warten. Dann können sie
auch beide beliebig viel Zeit vergehen lassen. Das ist wichtig, damit sie beide schwach bisimuliert
sind. Während die beiden Protokolle jedoch Datenübertragen,̈andern sich ihre Zustände solange,
bis sie die Daten an den Empfänger geleitet haben und auf neue Eingaben warten. In dieser Zeit
jedoch l̈aßt der OperatorL keine Zeit vergehen, da sich der Zustandändert, sondern er sagt nurτ .
Davon kann die schwache Bisimulation aber absehen.

Satz 6.2
Sei p ∈ Pα ein TCBS-Prozeß und pE = TCBS′(p) ∈ P′

α der entsprechende TCBS′-Prozeß.
Dann gilt:

N(pE) ∼ p

Beweis
Als erstes wird nun die RelationR naheliegend als

R =
{
(p, N(TCBS′(p)))

 p ∈ Pα

}
definiert. Nun muß gezeigt werden, daßR eine starke Bisimulation ist, also daß für alle u‡ ∈
ατ × {?, !} ∪ N× {:} gilt:

• Wennp
u‡−→ p′, dann gilt:N(TCBS′(p))

u‡−→ N(TCBS′(p′)).

• WennpE = TCBS′(p) undN(pE)
u‡−→ N(p′E), dann gilt:p

u‡−→ p′ undp′E = TCBS′(p′).

Für ‡ ∈ {!, ?} ist wegen p
w?−−→ p′

Np
w?−−→ Np′

und p
w!−→ p′

Np
w!−→ Np′

also folgendes zu zeigen:

• Wennp
w‡−−→ p′, dann gilt:TCBS′(p)

w‡−−→ TCBS′(p′).

• WennpE = TCBS′(p) undpE
w‡−−→ p′E , dann gilt:p

w‡−−→ p′ undp′E = TCBS′(p′).

Das ist jedoch klar, da alle für die Transitionen
w!−→ und

w?−−→ geltenden Regeln in der Semantik
des erweiterten Kalk̈uls unver̈andert geblieben sind (siehe Definition 6.3 auf Seite 46). Für ‡ =:

ist wegen p
δ‡−→ p′

Np
δ:−→ Np′

; ‡∈{:,::} folgendes zu zeigen:

• Wennp
δ:−→ p′, dann gilt:TCBS′(p) δ:−→ TCBS′(p′) oderTCBS′(p) δ::−→ TCBS′(p′).

• WennpE = TCBS′(p) undpE
δ:−→ p′E , dann gilt:p

δ:−→ p′ undp′E = TCBS′(p′).

• WennpE = TCBS′(p) undpE
δ::−→ p′E , dann gilt:p

δ:−→ p′ undp′E = TCBS′(p′).

Diese 3 Aussagen werden jetzt im einzelnen jeweils induktivüberDepth(p) nach dem Schema
aus Abschnitt 3.8 auf Seite 30 bewiesen. Dabei sind die Beweise für die Operatoren Hear und Talk
klar, da f̈ur sie alle Transitionsregeln inTCBS′ denen vonTCBS entsprechen. Außerdem sind die
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Regeln f̈ur Timeout und Delay die die Transitionen der Form
δ:−→ bzw.

δ::−→ betreffen, identisch.
Also braucht der Beweis bloß für z.B. Delay durchgeführt zu werden und gilt dann automatisch
auch f̈ur Timeout. Im folgenden werden die Aussagen deshalb ausschließlich für die Operatoren
Compose, Translate und Delay bewiesen:

(i) Wennp
δ:−→ p′, dann gilt:TCBS′(p) δ:−→ TCBS′(p′) oderTCBS′(p) δ::−→ TCBS′(p′):

• Compose :Vorausgesetzt istp|q δ:−→ p′|q′ und alsop
δ:−→ p′ undq

δ:−→ q′. Angenommen

es gilt:TCBS′(p) δ:−→ TCBS′(p′) undTCBS′(q) δ:−→ TCBS′(q′). Dann gilt auch:

TCBS′(p|q) δ:−→ TCBS′(p′|q′).

Ansonsten gilt, weilp und q die Behauptung des Satzes ja erfüllen o.B.d.A,

daß TCBS′(p) δ::−→ TCBS′(p′) und entwederTCBS′(q) δ::−→ TCBS′(q′) oder

TCBS′(q) δ:−→ TCBS′(q′). Daraus folgt aber, daß

TCBS′(p|q) δ::−→ TCBS′(p′|q′).

• Translate : Vorausgesetzt istΦpβ
δ:−→ Φp′β und alsopβ

δ:−→ p′β. Da für pβ die Behaup-

tung gilt, folgt: TCBS′(pβ) δ:−→ TCBS′(p′β) oderTCBS′(pβ) δ::−→ TCBS′(p′β) und
damit entweder

TCBS′(Φpβ) δ:−→ TCBS′(Φp′β)

oder
TCBS′(Φpβ) δ::−→ TCBS′(Φp′β).

• Delay : Vorausgesetzt istη.p
δ:−→ p′. Entweder giltη = 0 und damitp

δ:−→ p′ oder

η 6= 0 und damitη.p
δ:−→ (η − δ).p. Im ersten Fall folgt die Behauptung unmittelbar,

da sie f̈ur p gilt. Im zweiten Fall gilt:

TCBS′(η.p) δ::−→ TCBS′((η − δ).p).

(ii) WennpE = TCBS′(p) undpE
δ:−→ p′E , dann gilt:p

δ:−→ p′ undp′E = TCBS′(p′):

• Compose :Vorausgesetzt ist:pE |qE = TCBS′(p|q) undpE |qE
δ:−→ p′E |q′E . Das heißt,

daßpE = TCBS′(p) undqE = TCBS′(q) sowiepE
δ:−→ p′E undqE

δ:−→ q′E und also,

weil die Aussage f̈ur p undq gilt, p
δ:−→ p′ undq

δ:−→ q′ sowiep′E = TCBS′(p′) und
q′E = TCBS′(q′). Daraus folgt:

p|q δ:−→ p′|q′

undp′E |q′E = TCBS′(p′|q′).

• Translate : Vorausgesetzt ist:Φpβ,E = TCBS′(Φpβ) und Φpβ,E
δ:−→ Φp′β,E . Das

heißt, daßpβ,E
δ:−→ p′β,E . Da die Behauptung für pβ gilt, folgt: pβ

δ:−→ p′β undp′β,E =
TCBS′(p′β). Daraus wiederum folgt:

Φpβ
δ:−→ Φp′β

undΦp′β,E = TCBS′(Φp′β).
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• Delay : Vorausgesetzt ist:η.pE = TCBS′(η.p) undη.pE
δ:−→ p′E . Daraus folgt:pE =

TCBS′(p) sowieη = 0 und damitpE
δ:−→ p′E . Da die Behauptung für p gilt, folgt:

p
δ:−→ p′ sowiep′E = TCBS′(p′). Daraus folgt:

0.p
δ:−→ p′

undp′E = TCBS′(p′).

(iii) WennpE = TCBS′(p) undpE
δ::−→ p′E , dann gilt:p

δ:−→ p′ undp′E = TCBS′(p′):

• Compose :Vorausgesetzt ist:pE |qE = TCBS′(p|q) undpE |qE
δ::−→ p′E |q′E . Das heißt,

daßpE = TCBS′(p) und qE = TCBS′(q) sowie pE
δ‡1−−→ p′E und qE

δ‡2−−→ q′E ;
(‡1, ‡2) ∈ {(::, :), (:, ::), (::, ::)} und also, weil die hier zu beweisende bzw. die vorher-

gehende Aussage für p undq gilt, p
δ:−→ p′ undq

δ:−→ q′ sowiep′E = TCBS′(p′) und
q′E = TCBS′(q′). Daraus folgt:

p|q δ:−→ p′|q′

undp′E |q′E = TCBS′(p′|q′).
• Translate : Vollkommen analog zum Beweis von Aussage (ii) für den Translate-

Operator.

• Delay : Vorausgesetzt ist:η.pE = TCBS′(η.p) undη.pE
δ:−→ p′E . Daraus folgtpE =

TCBS′(p) sowie entwederη = 0 und damitpE
δ:−→ p′E bzw. pE

δ::−→ p′E oderη 6= 0

undη.pE
δ::−→ (η− δ).p′E . Da die hier zu beweisende bzw. die vorhergehende Aussage

für p gilt, folgt für den ersten Fall:0.p
δ:−→ p′ sowiep′E = TCBS′(p′). Daraus folgt:

0.p
δ:−→ p′

undp′E = TCBS′(p′). Im zweiten Fall folgt:

η.p
δ:−→ (η − δ).p′

sowie(η − δ).p′E = TCBS′((η − δ).p′)

�

Dieser Satz zeigt, daß die Semantik vonTCBS, umTCBS′ zu erhalten, nur so wenig abgeändert

wurde, daß durch einfaches Ersetzen von
δ::−→ durch

δ:−→ alles beim Alten bleibt. Diese Eigenschaft
ist naẗurlich wichtig, denn jetzt k̈onnen alle S̈atze f̈ur TCBS auch problemlos aufTCBS′ übertra-
gen werden.

7 Korrektheit von Protokollen

7.1 Allgemeine Bedingung

Nachdem ich nun im letzten Kapitel einen Kalkül eingef̈uhrt habe, der die von mir gewünschte
Eigenschaft besitzt, von der Zeit, die ein Prozeß zur Erledigung seiner Aufgabe benötigt, absehen
zu können, kann ich nun die im vorletzten Kapitel vorläufig angegebene Definition, wann ein
Protokoll als korrekt gilt, endg̈ultig spezifizieren.
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Definition 7.1 (korrektes Protokoll)
Ein in TCBS implementiertes Punkt-zu-Punkt-Einweg-Protokoll mit dem Sendeprozeß pA

und dem Empfangsprozeß pB , heißt dann korrekt im Sinne der Freiheit von Fehlern und der
Bewahrung der Reihenfolge, wenn gilt:

Perfekt ≈ L(ΦProt(TCBS′(pA|MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|pB)))

Perfekt muß deshalb nicht vonL gekapselt sein, weil es keine Timeout- oder Delay-Operatoren
entḧalt, die einzigen, die verändernde Zeit vergehen lassen können.

Wie weist man nun die Korrektheit eines solchen Protokolls nach? Man muß eine schwache Bi-
simulation finden. Dies ist in diesem Falle oft nicht so einfach, wie in vielen vorangegangenen
Beweisen. Das bedeutet, daß man die Menge, die eine schwache Bisimulation werden soll, erst
konstruieren muß. Das macht man aber nach einem ziemlich einfachen Algorithmus, wenn man
die schwache Bisimuliertheit vonp undq beweisen will:

(1) SetzeR := ∅ undRTry := {(p, q)}.

(2) IstRTry = ∅, dann istR die gesuchte schwache Bisimulation. Dann Abbruch.

(3) Ansonsten nimm ein Paar(p, q) ausRTry heraus und zuR hinzu. Dann nimm solche Paare
(p′, q′) zuRTry hinzu, daß die Bedingungen für die schwache Bisimulation bezüglich (p, q)
(siehe Definition 4.4 auf Seite 38) erfüllt sind. Es muß also für alleu‡ ∈ α×{?, !}∪N×{:}
gelten, daß:

• Wennp
u‡−→ p′, dann∃q′, so daßq

(τ !)∗−−−→ u‡−→ q′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′,

• Wennp
τ !−→ p′, dann∃q′, so daßq

(τ !)∗−−−→ q′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′,

• Wennq
u‡−→ q′, dann∃p′, so daßp

(τ !)∗−−−→ u‡−→ p′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′,

• Wennq
τ !−→ q′, dann∃p′, so daßp

(τ !)∗−−−→ p′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′.

(4) Ist eine der Bedingungen nicht zu erfüllen, sind die beiden Prozesse nicht schwach bisimu-
liert. Dann Abbruch.

(5) Weiter in Schritt (2).

Es kann unter Umständen passieren, daß dieser Algorithmus nicht abbricht. Das heißt jedoch auch,
daß jede schwache Bisimulation, in der(p, q) enthalten ist, unendlich groß ist.6 Solche Bisimu-
lation muß man auf andere Art und Weise suchen. Allerding ist es so, daß für viele F̈alle dieser
Algorithmus gute Dienste leistet. Er läßt sich naẗurlich auch sehr gut automatisieren. Genau hierin
liegt aber die Sẗarke dieses formalen Kalküls und des formalen Korrektheitsbegriffs. Man braucht
für den Beweis keine Intuition mehr (sie hilft natürlich), sondern er funktioniert nach einem festen
einfachen Algorithmus und nur deswegen kann man ihn automatisieren.

Obwohl solche Beweise durch ihre Schematik nur von bedingtem Interesse sind, wird zur Erhel-
lung des Algorithmus und zur Darstellung der Bedeutung der Arbeit im nächsten Abschnitt eine
Implementation des Alternating-Bit-Protokolls vorgestellt, erläutert und schließlich der Beweis
der Korrektheit im obigen Sinne an den entscheidenden Punkten vorgeführt.

6Es ist ein offenes Problem, ob solche Bisimulationen bei der von mit gegebenen Definitionüber Grammatiken
unendlich groß sein k̈onnen. Wenn man jedoch für die Sprachenα auch unendliche Mengen zuläßt, gibt es solche
unendlichen Bisimulationen.
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7.2 Das Alternating-Bit-Protokoll ist korrekt

Das Alternating-Bit-Protokoll (AB-Protokoll) ist eines der einfachsten Protokolle, die Datenüber
ein unsicheres Medium7 transportieren k̈onnen. Es arbeitet auf folgende Weise. Der sendende und
der empfangende Prozeß sind jeweils mit einem Bit (also Eins oder Null) versehen. Zu Beginn
sind beide mit demselben Bit markiert.

Der sendende Prozeß wartet auf Daten, markiert diese mit seinem aktuellen Bit, sendet sie zusam-
men los und wartet auf die Bestätigung des empfangenden Prozesses, daß die Daten angekommen
sind. Diese Bestätigung muß mit demselben Bit markiert sein. Wenn nicht innerhalb einer gewis-
sen Zeit eine Bestätigung erfolgt, dann werden die Daten nochmalübertragen. Wenn die Bestäti-
gung erfolgt ist, dann wird das mit dem sendenden Prozeß verbundene Bit negiert und der Vorgang
beginnt von Neuem.

Der empfangende Prozeß wartet auf eingehende Daten. Dann sendet er eine Bestätigung mit dem
empfangenen Bit zurück. Sind die Daten mit seinem aktuellen Bit markiert gewesen, dann leitet er
sie weiter und negiert sein aktuelles Bit. Danach wartet er wieder auf eingehende Daten.

Man kann sich leicht vorstellen, daß dieses Verfahren funktioniert. Aber es bleiben Zweifel, ob es
nicht vielleicht zu Konstellationen kommen kann, die das Protokoll zum Versagen bringen könn-
ten. Diese Zweifel sind bei komplizierteren Protokollen (die meisten Protokolle sind wesentlich
komplizierter) noch sẗarker. Die formale Bestätigung der Korrektheit mit Hilfe von Definition 7.1
auf der vorherigen Seite gibt aber die gewünschte Sicherheit.

Dazu muß das AB-Protokoll jedoch als ein Paar von TCBS-ProzessenpA undpB implementiert
werden. Dieses geschieht nun. Der Leser möge die Definition mit der Beschreibung von oben
vergleichen:

Die von dem Protokoll intern verwendete Sprache ist

β := {0, 1} × α ∪ {0, 1}.

und die auf dem Medium gesprochene Sprache ist, wie schon im Kapitel 5 ausgeführt wurde :

γ := {A,B} × α ∪ {VA, VB, NA, NB} × β.

Der sendende Prozeß und sein Folgeprozeß sind wie folgt definiert:

SenderBit :=?fSenderBit

fSenderBit
(v) :=

{
!<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d > falls v = (A, d)
SenderBit sonst

TimeoutBit,d := 1:fTimeoutBit,d
&<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d >

fTimeoutBit,d
:=

{
Sender¬Bit falls v = (VB,Bit)
TimeoutBit,d sonst

Der empfangende Prozeß ist wie folgt definiert:

EmpfängerBit :=?fEmpfängerBit

fEmpfängerBit
(v) :=


!<(NA,Bit), !<(B, d),Empfänger¬Bit >> falls v = (VA,Bit, d)
!<(NA,¬Bit),EmpfängerBit > falls v = (VA,¬Bit, d)
EmpfängerBit sonst

7In diesem Fall darf das Medium Nachrichten vertauschen, verschlucken oder generieren. Das Verstümmeln von
Nachrichten ist nicht erlaubt.
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Dann gilt:

pA := SenderBit

pB := EmpfängerBit

Um die Korrektheit des AB-Protokolls nachzuweisen, ist also folgendes zu zeigen:

Perfekt ≈ L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit))

Dabei sei jetztSenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit ein TCBS′-Prozeß.
Zum Nachweis der schwachen Bisimuliertheit verwenden wir oben angegebenen Algorithmus.
Als erstes gilt also:

R := ∅,
RTry := {(Perfekt, L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit)))}.

Nun nehmen wir ein Element(p, q) ausRTry heraus und zuR hinzu und testen, ob die Bedingun-
gen f̈ur die schwache Bisimulation durch Hinzunahme von Elementen zuRTry erfüllbar sind. Das
sind (u‡ ∈ α× {?, !} ∪ N× {:}):

• Wennp
u‡−→ p′, dann∃q′, so daßq

(τ !)∗−−−→ u‡−→ q′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′,

• Wennp
τ !−→ p′, dann∃q′, so daßq

(τ !)∗−−−→ q′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′,

• Wennq
u‡−→ q′, dann∃p′, so daßp

(τ !)∗−−−→ u‡−→ p′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′,

• Wennq
τ !−→ q′, dann∃p′, so daßp

(τ !)∗−−−→ p′ undp′RTryq
′ oderp′Rq′.

Das einzige Element inRTry ist im Moment

(p, q) = (Perfekt, L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit))).

p = Perfekt hat folgende Transitionen

Perfekt
[δ:,v?]−−−→Perfekt für v 6= (A, d)

Perfekt
(A,d)?−−−−→!<(B, d),Perfekt>

Diese entsprechen den folgenden Regeln für q:

L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit))
[δ:,v?]−−−→ L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit)) mit v 6= (A, d)

L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit))
(A,d)?−−−−→ L(ΦProt(!<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d >|MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit))
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Für diese gefundenëUbereinstimmung der Transitionen muß nun noch das Element

(!<(B, d),Perfekt>,L(ΦProt(!<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d >|
MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit)))

zuRTry hinzugenommen werden.

Jetzt beginnt der Algorithmus von vorne. Dabei ist:

RTry := {(!<(B, d),Perfekt>,

L(ΦProt(!<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d >|MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit)))}
R := {( Perfekt,

L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit)))}

DaR immer gr̈oßer wird, wird es im folgenden nicht nach jedem Schritt angegeben. Nun be-
trachten wir(p, q) ∈ RTry, und nehmen es zuR hinzu und ausRTry heraus. Die m̈oglichen
Transitionen f̈ur p undq sind:

p
v?−→ p

p
(B,d)!−−−−→ Perfekt

q
v?−→ q

q
τ !−→ L(ΦProt(TimeoutBit,d | ÜbertrageVA,Bit,d |MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit)) (= q′)

Die jeweils ersten Zweige für p bzw. q entsprechen sich, ohne daß man ein neues Paar(p′, q′) zu
RTry hinzunehmen m̈ußte. Dap überhaupt nichtτ sagen kann, muß(p, q′) zuRTry hinzugenom-
men werden. Dann m̈ussen wir noch nach einer mitτ !∗ beginnenden Transitionsfolge für q suchen,
die zum Schluß(B, d)! sagt, damit dieser Fall(p, q) fertig abgehandelt ist. Diese Folge ist hier zur
besseren Verständlichkeit ohne diëUbersetzerL undΦProt angegeben, die alle bis auf die letzte
Transition inτ ! übersetzen, wie man leicht nachprüfen kann:

!<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d >|MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit

(NB ,Bit,d)!−−−−−−−→TimeoutBit,d | ÜbertrageVA,Bit,d |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit

(VA,Bit,d)!−−−−−−−→TimeoutBit,d |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|!<(NA,Bit), !<(B, d),Empfänger¬Bit >>

(NA,Bit)!−−−−−−→TimeoutBit,d |MediumNB ,VA
| ÜbertrageVB ,Bit |MediumNA,VB

|!<(B, d),Empfänger¬Bit >

(VB ,Bit)!−−−−−−→Sender¬Bit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|!<(B, d),Empfänger¬Bit >

(B,d)!−−−−→Sender¬Bit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|Empfänger¬Bit

Das Paar

(Perfekt,Sender¬Bit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|Empfänger¬Bit)

ist jedoch schon inR enthalten, daBit ja eine Variable ist.
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Nun folgt der n̈achste Schritt, dabei ist das aktuell zu untersuchende Paar(p, q) gleich

(!<(B, d),Perfekt>,L(ΦProt(TimeoutBit,d | ÜbertrageVA,Bit,d |
MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit))).

Die Transitionen sind nun für p wie im letzten Schritt und f̈ur q sind sie:

q
v?−→q

q
τ !−→L(ΦProt(TimeoutBit,d |MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|

!<(NA,Bit), !<(B, d),Empfänger¬Bit >>)) (= q′)

q
τ !−→L(ΦProt(TimeoutBit,d |MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|EmpfängerBit)) (= q′′)

Es ist also analog zum letzten Fall wieder(p, q′) und (p, q′′) zuRTry hinzuzunehmen, und zu
testen, ob es eine Transitionsfolge, dieq wieder(B, d) sagen l̈aßt. Diese ist analog zu der oben
gefundenen.

Im nächsten Schritt nun istRTry zum ersten Mal zweielementig. Wir nehmen für (p, q) das Paar

(!<(B, d),Perfekt>,L(ΦProt(TimeoutBit,d |
MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|!<(NA,Bit), !<(B, d),Empfänger¬Bit >>)).

Die Transitionen f̈ur q sind nun:

q
v?−→q

q
τ !−→L(ΦProt(TimeoutBit,d |

MediumNB ,VA
| ÜbertrageVB ,Bit |MediumNA,VB

|!<(B, d),Empfänger¬Bit >)) (= q′)

(p, q′) kommt wieder zuRTry hinzu. Die Transitionsfolge für q, die mit(B, d)! endet, findet man
analog zu oben.

Diese Methode f̈uhrt, wie man zwar zeitaufwendig, aber leicht nachprüfen kann, zu guter Letzt
zum geẅunschten Ergebnis, zur einer schwachen BisimulationR, in der das nach Definition
ben̈otigte Paar

(Perfekt, L(ΦProt(SenderBit |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit)))

enthalten ist.

Ein weiterer interessanter Fall sei aber noch angeführt. Er demonstriert die Vorteile des erweiterten
Kalküls für diese Methode des Beweisens.

Wie oben gesehen, ist auch(p, q) gleich

(!<(B, d),Perfekt>,L(ΦProt(TimeoutBit,d |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit)))

im Laufe des Verfahrens einmal inRTry.

Nun muß nachgewiesen werden, daß eine Transitionsfolge für q gibt, die mitτ !∗ beginnt und mit
(B, d)! endet. Diese sei hier wieder ohne dieÜbersetzer gegeben.
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TimeoutBit,d |MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit

1::−→!<(NB,Bit, d),TimeoutBit,d >|MediumNB ,VA
|MediumNA,VB

|EmpfängerBit

Für diesen Prozeß haben wir aber schon gezeigt, daß er nach dem er viermalτ gesagt hat, auch
(B, d) sagt und der Ergebnisprozeß zuPerfekt in RelationR steht. Und durch den̈Ubersetzer
L wird 1 :: zu τ ! übersetzt. Ohne den erweiterten Kalkül müßtePerfekt in diesem Fall auch
Zeit vergehen lassen, was es nicht tut. Damit ist der Nachweis der schwachen Bisimuliertheit mit
Perfekt nur für das vonL gekapselte Protokoll (inklusive unsicherer Medien) möglich.

7.3 Automatische Beweiser

Wie dieses Beispiel noch einmal deutlich demonstriert, sind für solche Aufgaben automatische
Beweiser vonn̈oten. Ansonsten ist es mit zunehmender Problemgröße sehr schnell praktisch
unmöglich, solche Beweise zu führen.

Als Beispiel betrachten wir kurz ein Send-Window-Protokoll. Dieses arbeitetähnlich wie das AB-
Protokoll, nur daß es nicht nur einen Wert lossendet, sondern halb so viele, wie sein Sendefenster
groß ist, bevor es auf eine Bestätigung vom Empf̈anger wartet. Alle Daten sind mit einer Sequenz-
nummer numeriert, um Fehler zu vermeiden und die Ordnung zu erhalten. Diese entspricht dem
Bit im AB-Protokoll.

Wenn man z.B. ein Send-Window von nur 20 (ein vergleichsweise kleiner Wert) annimmt, dann
werden 10 Werte nacheinanderübertragen. Sie k̈onnten alle verloren gehen oder ankommen. Das
gibt zusammen210 Möglichkeiten. Das heißt, es treten mindestens1024 verschiedene Zustände
des ProzessesL(ΦProt(TCBS′(pA|MediumNB ,VA

|MediumNA,VB
|pB))) auf. Dadurch ist dieses

Problem per Hand nicht mehr lösbar. Ein solcher automatischer Beweiser ist sicherlich nicht allzu
kompliziert, man muß aber doch auf einige Punkte achten:

• Man müßte mit Daten (im obigen Beweisd undBit) arbeiten k̈onnen. Das ist aber durchaus
kompliziert, da man ja nichts̈uber die Berechnungen in den Funktionenf des Talk- bzw.
Hear-Operators sagen kann. Sie dürften also nicht allzu kompliziert sein, da ja der Beweiser
alle Möglichkeiten der Entwicklung von Prozessen, die etwas hören, betrachten muß.

• Es ist schwer zu entscheiden, wann eine Bisimulation unendlich groß wird8, und es deswe-
gen keinen Sinn mehr hat, weiter zu testen.

• Im Zusammenhang mit den oberen beiden Punkten steht das Problem, daß es wünschenswert
wäre, wenn Paare inR noch parametrisiert werden könnten, um zu verhindern, daß man für
verschiedene Werte in den lokalen Speichern der Prozesse dieselben Rechnungen immer
wieder ausf̈uhrt. Im obigen Beweis warenBit undd eine solche Parametrisierung.

Es bleibt also auf dem Gebiet der formalen Schlüsse auf parallelen Kalkülen noch ein weiter Weg
bis zum automatischen Beweis der Korrektheit des Internet-Protokolls. Weltweit beschäftigen sich
jedoch sehr viele Forscher mit Problemen solcher Art. Es ist also davon auszugehen, daß aus
diesem Gebiet der theoretischen Informatik bald sehr viele Anwendungen erwachsen, die sich als
unentbehrlich erweisen werden.

8falls es solche unendliche Bisimulationen gibt
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