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Resumen

Las redes de Petri son un formalismo presentado por primera vez en la tesis de
Carl Adam Petri para el estudio de sistemas concurrentes. Desde su aparicién hace
ya mas de cuatro décadas han aparecido numerosos trabajos que han desarrollado
una estable teoria para la especificacion y verificacion de sistemas concurrentes
mediante redes de Petri. Factores como su representacion grafica y los numerosos
resultados de decidibilidad para problemas indecidibles en otros formalismos maés
expresivos son sin duda parte de los motivos que han contribuido al éxito del que
han gozado las redes de Petri.

Sin embargo, la teorfa cldsica de redes se enfrenta al desafio de adecuarse
a las nuevas necesidades de los sistemas informaéticos que los ingenieros disenan
en la actualidad. Un claro ejemplo de estas nuevas necesidades son los sistemas
distribuidos y moviles, en los que conceptos como localidad y conectividad co-
bran gran importancia. Un paso mads alld estan los sistemas ubicuos, definidos de
manera un tanto difusa, que comparten la particularidad de estar formados por
componentes con poca capacidad de cdlculo que se comunican a través de redes
establecidas especificamente para cada comunicacién, lo que dificulta el disefio de
sistemas ubicuos seguros.

En esta tesis nos centraremos en dos aspectos de vital importancia en los
sistemas ubicuos, como son la coordinacién y la seguridad. El primer objetivo de
la tesis es el de extender el modelo cldsico de redes de Petri con caracteristicas que
nos permitan hablar de términos propios de los sistemas ubicuos, como pueden
ser componentes, localidad, movilidad, comunicacién, coordinacién o seguridad.
Presentaremos progresivamente distintos modelos que vayan incorporando nuevas
caracteristicas, comparando las distintas extensiones entre si fundamentalmente a
través del estudio de las propiedades de alcanzabilidad, recubrimiento y acotacién.

Por su especial relevancia desde el punto de vista teérico, prestaremos especial
interés a los resultados obtenidos para dos clases de redes, que llamamos v-APNs
y sistemas RUN, extensiones de redes de Petri con nombres puros y replicacién
de componentes, respectivamente. Veremos que estas dos clases son equivalentes
con una nocién de equivalencia que preserva, al menos, la alcanzabilidad y el
recubrimiento, y que ambas extienden estrictamente a las redes de Petri sin llegar
a la potencia de computo de las méquinas de Turing.

Para el estudio de propiedades de seguridad introducimos una seméantica que
tiene en cuenta la presencia del entorno incierto en el que se interactiia y se prueba
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que no por ello perdemos los resultados de decidibilidad que habiamos obtenido.
Aunque no era el objetivo primero de esta tesis, presentamos un prototipo de her-
ramienta implementada en el sistema Maude, basada en los resultados obtenidos
en la tesis para la especificacion y verificacién de sistemas ubicuos. Por tultimo,
mostramos como modelar usando los modelos presentados la asociacién transitoria
segura, una forma de autenticacién débil en sistemas ubicuos.



Indice general

1. Introduccién
1.1. Computacién ubicua . . . . . . . ... Lo
1.2. Seguridad . . . . . . . ..
1.3. Redes de Petri y extensiones . . . . . . ... ... .. ... .....
1.4. Algebras de procesos: nombres y replicaciéon . . . . . ... ... L.
1.5. Objetivos y organizaciéon de la tesis . . . . . . . ... ... ... ..

2. Preliminares
2.1. Preérdenes y multiconjuntos . . . . . . . .. ... ... L.
2.2. Sistemas de transiciones . . . . . .. .. ...
2.3. RedesdePetri . . .. ... .. ... .. ... ... . ...
2.4. Lbgica de reescrituray Maude . . . . . . .. ... ... L.
2.5. Méquinas de dos contadores (TCM) . . . ... ... .. ......
2.6. Nociones de simulacién . . . . . . ... ... ... ...

3. Computacion ubicua y redes de Petri
3.1. Redesubicuas . . . . . .. ... ...
3.2. De los sistemas ubicuos a las redes P/T . . . ... ... ... ...
3.3. Un ejemplo de aplicacion . . . . . .. . ... ... L.
3.4. Extensiones del modelo basico . . . . . . ... ... ... ...

4. Redes de Petri médviles
4.1. Sistemas MSPN . . . . . . . . . . ...
4.2. Ejemplo . . . . . ..
4.3. De los sistemas MSPN a los sistemas ubicuos . . . . ... ... ..
4.4. Autenticacidn . . . . . . . . ...
4.5. Ejemplo: protocolo de autenticaciéon distribuido . . . . . . . .. ..
4.6. Generacién de nombres abstractos . . . . .. .. ...

5. Modelos simplificados
5.1. Redes de Petri con contadores . . . . . . . .. ... ... ... ...
5.2. v-APNs . . . e

0 O N

15
15
16
18
19
21
21

27
27
30
34
37

41
42
45
49
53
o7
99



XII INDICE GENERAL

6. Expresividad de las MSPN 79
6.1. Resultados de alcanzabilidad . . . . . ... .. ... ... ..... 79
6.2. Resultados de recubrimiento . . . . . . . ... ... ... ... ... 89
6.3. Resultados de acotacién . . . . . . . . . ... ... ... 104
6.4. Desigualdades . . . . . . . ... 117
6.5. Arcos de transferencia y reset . . . . . . .. ... 119

7. Redes ubicuas replicadas 125
7.1. Redes ubicuas replicadas . . . . . ... ... ... ... ....... 126
7.2. Recoleccion de basura en sistemas RUN . . . .. .. ... ... .. 129
7.3. Sistemas RUN centralizados . . . . . . . ... . ... ... ..... 130
7.4. Verificacién de sistemas RUN . . . . . .. .. . ... ... ..... 133
7.5. Creacion de nombres y replicacion . . . . . . . . .. ... 153

8. Sistemas etiquetados 159
8.1. Sistemas de transiciones etiquetados . . . . . . ... ... ... .. 160
8.2. Caracterizacién alternativa . . . . . . . .. . . ... ... .. ... 164
8.3. Derivacién de lenguajes etiquetados . . . . . . . . .. ... ... .. 171
8.4. Lenguaje Dm etiquetado . . . . . . . . . .. . ... ... 173
8.5. Aplicaciones de la estructura algebraica . . . ... ... ... ... 178

9. Verificacion de sistemas abiertos 183
9.1. Ejemplo: control de acceso a recursos . . . . . . . . . ... ... .. 184
9.2. Sistemas abiertos . . . . . . . ... 186
9.3. Propiedades de seguridad . . . . . .. ... ... ... ... 190
9.4. Semdntica simbodlica de sistemas MSPN . . . . . . ... ... ... 193
9.5. Verificacién de sistemas abiertos . . . . . .. .. ... ... L. 201

10.Implementacion de las MSPN 207
10.1. »-APNs en légica de reescritura . . . . . . . . .. .. ... ... 207
10.2. v-APNsen Maude . . . . . . . . . . . . .. ... 216
10.3. Delas MSPNs alas v-APNs . . . . . . . . ... .. .. ... .... 218
10.4. Algoritmo de recubrimiento . . . . . . . ... ... 222
10.5. Arquitectura de la implementaciéon . . . . . . . .. ... ... ... 223

11.Asociacién segura transitoria 229
11.1. La politica del pato que resucita . . . . . . ... .. ... ..... 230
11.2. Sistemas TSA . . . . . . . . . . 231
11.3. Un ejemplo: Termoémetros electrénicos . . . . . . . . .. ... ... 234
11.4. Verificacién de sistemas TSA . . . . . . . . . .. .. ... .. ... 237

12.Conclusiones 251

A. Cédigo del prototipo 255



Indice de figuras

2.1.

3.1
3.2.
3.3.
3.4.

3.5.

4.1.
4.2.
4.3.
4.4.
4.5.
4.6.
4.7.
4.8.
4.9.

4.10.
4.11.
4.12.
4.13.
4.14.
4.15.
4.16.

o.1.
0.2
9.3.
5.4.
5.5.
5.6.

Red de Petri que modela un sistema productor-consumidor . . . . 21
Ejemplo de red ubicua . . . . . ... ... L 32
Traduccién del ejemplo de la figura 3.1 a redes P/T . . . . .. .. 33
Traduccién de sistema ubicuo ared P/T . . . . . . . ... ... .. 35
Otro ejemplo de sistema ubicuo y su simulacién mediante una red

P/T 35
Sistema ubicuo modelado por redes de Petri . . . . . . . ... ... 36
Enrutador . . . . . . . .. .. 46
Servidores . . . . . . . . 46
Cliente honesto . . . . . . . . . . . . . . .. . .. 47
Marcajes de una traza con un cliente honesto . . . . . . . ... .. 47
Cliente malintencionado . . . . . . ... ... .. ... ....... 49
Contrabandista . . . . . . . .. ... oo 49
Representacién de sistemas ubicuos con sistemas MSPN . . . . .. 50
Transiciones auténomas (izquierda) y de sincronizacién (derecha) . 55
Enrutador con autenticaciéon . . . . . . . . ... 56
Servidores con autenticacién . . . . . . . .. ... o7
Cliente honesto . . . . . . . . . . . ... .. .. ... 57
Marcajes de una traza con un cliente honesto usando autenticaciéon 58
Ataque DoS . . . . .. 58
Servidor de tickets (arriba) y agente (abajo) . . . . . . . ... ... .. 60
Servidor critico . . . . . . . . L. e 61
Clientes . . . . . . . . . e 61
Forma general de transiciones sucesor en redes con contadores . . . 67
Simulaciéon de CsPNscon MSPNs . . . . . .. ... ... ...... 67
Red con conjuntos en arcos . . . . . .. ... 71
Simulacion de la red en la figura 5.3 sin conjuntos en los arcos . . . 72
Simple red con contador . . . . .. ... ... L. 76
Simulacion de red con contador con v-APNs . . . . . .. ... .. 7

XIII



X1V

6.1.

6.2.
6.3.
6.4.
6.5.

6.6.
6.7.
6.8.
6.9.

6.10.
6.11.
6.12.
6.13.
6.14.
6.15.
6.16.
6.17.
6.18.
6.19.
6.20.
6.21.
6.22.
6.23.
6.24.
6.25.
6.26.

7.1.
7.2.
7.3.
7.4.
7.5.
7.6.
7.7.
7.8.

7.9.

7.10.
7.11.
7.12.

8.1.

INDICE DE FIGURAS

Desdoblamiento de una red con un contador respecto de M (c)={2}

yMpP)=0. . . 81
Simulacién de Inc(i,s,t) . . . . . ..o 83
Simulacién de Dec(i, s, t,u) (eligiendo ¢;>0) . . . . . . . ... ... 84
Simulacién de D = Dec(i, s, t,u) (eligiendo ¢;=0) . . . . ... ... 85
Simulacién de D = Dec(i, s, t,u) con identificadores naturales (eligien-
doci=0) . .. 89
Unav-APN . . . . . . 93
Cémputo de Preyy(C(M)) . . . .o oo oo 98
Un ejemplo sencillo . . . . . . . ... ... 99
De nuevo el ejemplosencillo . . . . ... ... ... ... ... ... 100
Red con un contador . . . . . . .. ... 101
Simulacién de la red de la figura 6.10 mediante una v-APN . . . . 102
Algoritmo de decisién de la acotaciéon . . . . . ... ... L. 107
v-APN acotada en anchura pero no en profundidad . . . . . . . .. 108
v-APN acotada en profundidad pero no en anchura . . . . . . . .. 109
Algoritmo de decisién de la acotaciéon en anchura . . . . . . .. .. 110
Arbol de Karp-Miller de la v-APN de la figura 6.13 . . . . . . . .. 113
APN que simula la v-APN de la figura 6.13 . . . . . .. ... ... 115
Otra v-APN acotada en anchura . . . . ... ... ... ...... 115
Arbol de Karp-Miller de la v-APN de la figura 6.18 . . . . ... .. 115
APN que simula la v-APN de la figura 6.18 . . . . . . . . ... .. 116
Resumen de resultados de decidibilidad . . . . . .. ... ... .. 117
Simulacién de una v-APN (izquierda) por una vx-APN (derecha) . 118
Red con arcos de transferencia . . . . . ... ... ... ... ... 120
Simulacion débil de la red con arcos de transferencia . . . . . . .. 120
Red con arcosreset . . . . . . . ... L 123
Simulacion débil de lared reset . . . . . . ... 123
Sistema ubicuo modelado con RUNs . . . . . .. .. .. ... ... 128
De los sistemas MSPN extendidos a los sistemas MSPN . . . . .. 135
Transiciones no activadas . . . . . . . ... ... ... ... 138
Simulacién de transiciones de replicacién . . . . . . .. ... .. .. 139
Simulacion de transiciones de replicacion con recogida de basura . 142
Monitor . . . . . . . 146
APN sin creacién de nombres . . . . .. ... 149
Simulacion de la APN de la figura 7.7 por medio de sistemas RUN

con recogida de basura . . . . . .. ... L 150
v-APN y la RUN que la simula . . . . ... ... .. ........ 152
Celda de la cinta de una méaquina de Turing . . . . . . .. .. ... 155
Maéquina de Turing que computa 0101... . . ... ... ... ... 155
El orden natural de los sistemas v~-RN no es un wqo . . . . . . .. 156

Arboles de sintaxis abstracta de 1+ (0x 1) y 1& (0X1) ... .. 161



INDICE DE FIGURAS XV

8.2.
8.3.
8.4.
8.5.

8.6.
8.7.

8.8.

8.9.

8.10.
8.11.
8.12.
8.13.
8.14.
8.15.
8.16.

9.1.
9.2.
9.3.
9.4.
9.5.
9.6.
9.7.
9.8.

10.1.
10.2.
10.3.
10.4.
10.5.
10.6.
10.7.

11.1.
11.2.
11.3.
11.4.
11.5.
11.6.
11.7.
11.8.
11.9.

Ejemplo de sistema de transiciones 5 . . . . . .. .. ... ... .. 161
Sistemas etiquetados del Ejemplo 5 . . . . . . .. ... ... .... 162
Ms3s sistemas etiquetados del Ejemplo b . . . . . .. .. ... ... 163
Sistema de transiciones (izquierda) y sistemas etiquetados (derecha)

del ejemplo 6 . . . . . . . .. 164
Diagrama conmutativo inducido por un sistema etiquetado . . . . 167
Grafo de transiciones (izquierda) y drbol de alcanzabilidad (derecha)

del ejemplo 7 . . . . . .. 168
Dos sistemas cociente del ejemplo 7. . . . . . ... ... ... ... 169
Sistemas cociente isomorfos del ejemplo 8 . . . . . . ... ... .. 169
Sintaxisdel D . . . . . . . . ... 174
Equivalencia estructural del lenguaje Dw. . . . . . . ... ... .. 174
Semantica del lenguaje D . . . . . . . .. ... ... ... 175
Semantica del D7 etiquetado . . . . . . .. ... ... ... ... 176
Operadores O1, O2 y B . . . . 0 o v v i i it e e e e e 179
Mezcla de sistemas etiquetados . . . . . . . . ... ... 181
Reticulo extendido de sistemas cociente . . . . . .. ... ... .. 182
Ventanilla de billetes y agente . . . . . . .. ... 185
Teatro . . . . . . . e 185
Posible ({k,1},N)-entorno para el ejemplo de la seccién 9.1 . . . . 190
Posible cliente . . . . . . . ... .. 192
Restriccion de P a lugaresde Py . . . . . . . . . .. ... ... .. 196
Red del ejemplo 11 . . . . . . . . ... 198
(0, 8)-entorno P para la traza del ejemplo 11 . . . . . . . .. .. .. 199
Sistema MSPN y {a}-entorno que implementa su seméntica simbélica203
Ejemplode APN . . . . . . . .. . ... 208
Unav-APN . . . . . . 215
Ejemplode v-APN . . . . . . ... 217
Invariante de cover . . . . . . .. ... L 223
CPN Tools . . . . . . . e 224
Sistema MSPN . . . . . . . ... .. .. 225
v-APN que simula al sistema MSPN de la figura 10.6 . . . . . . . . 225
La politica del pato que resucita . . . . . . ... ... .. ..... 230
Enfermera . . . . . . . ... 235
Controlador de termémetros . . . . . . . .. ... 236
Pacientes . . . . . . .. 236
Arboles de dependencia . . . . . ... ... ... 237
Ejemplo simple de sistema TSA . . . . . ... ... ... ... ... 238
Traduccién del sistema TSA de la figura 11.6 . . . . . . . ... .. 239
Sistema TSA . . . . . . . . .. 242

Implementacion de sincronizaciones . . . . . . . ... ... 242



XVI INDICE DE FIGURAS

11.10Implementacién de impresiones . . . . . . . . . ... ... L. 243
11.11Implementacién de transiciones kill . . . . . . . . . ... ... .. 243
11.12Implementacién del sistema TSA de la figura 11.8 . . . . . . . .. 248
11.13Entornos para el sistema TSA de la figura 11.8 . . . . . . . .. .. 248
11.14Implementacién del sistema TSA de la figura 11.8 . . . . . . . .. 249

12.1. Diagrama de resultados . . . . . . . .. ... oL 254



Capitulo 1

Introduccion

Las nuevas tecnologias estan cambiando muy rapidamente la manera como
usamos los ordenadores. Antiguamente muchos usuarios compartian unos pocos
ordenadores muy caros. Unos anos después aparecieron los primeros ordenadores
personales, de modo que los ordenadores estaban a total disposicién de sus duenos.
La aparicién de la primera red de drea local (LAN) hizo posible la interconexién
de distintos ordenadores, haciendo por tanto posible el acceso de los usuarios a
muchos ordenadores, aunque comprometiendo la seguridad y la disponibilidad de
estos. Al mismo tiempo, para explotar las posibilidades ofrecidas por la creciente
cantidad de recursos disponibles, aparecieron nuevas formas de programar. Asi,
a la programacion secuencial le siguieron la programacién concurrente y la dis-
tribuida.

Las principales caracteristicas de las redes locales se pueden resumir en las
siguientes: los ordenadores tienen aproximadamente la misma potencia, las conex-
iones entre los distintos nodos tienen aproximadamente el mismo ancho de banda,
los retrasos en las comunicaciones estan acotados (los nodos se pueden detectar
haciendo “ping”) y estdn administradas y protegidas por un cortafuegos.

Sin embargo, cuando se habla de una red de drea amplia (WAN), como la Web,
las propiedades anteriores han venido a llamarse las falacias de la computacion
distribuida. Las WAN tienen, por tanto, propiedades distintas: no estan admin-
istradas de manera centralizada, los ordenadores difieren mucho tanto en potencia
como en disponibilidad, las distancias fisicas tienen efectos visibles, la topologia de
la red es dindmica y los ordenadores se vuelven intrinsecamente méviles [Car99].

En particular, al referirnos en concreto a la Web, los siguientes aspectos de las
redes se vuelven observables:

= Localidades virtuales. No se puede abstraer de los cortafuegos ni de otro
tipo de protecciones cuando queremos atravesarlos, por lo que las localidades
virtuales han de ser visibles.

= Localidades fisicas. En un contexto de computacion global, la velocidad
de la luz impone una cota inferior absoluta en los retrasos de las comunica-
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ciones, lo que induce inevitablemente una nocién de localidad fisica.

= Fluctuaciones en el ancho de banda. La congestion de la red produce
grandes diferencias en el rango de los retrasos de las comunicaciones. Los
programas deberian poder observar y reaccionar ante estas fluctuaciones.

= No se pueden observar los fallos. Los retrasos en la Web pueden ser
arbitrariamente largos y, por tanto, no podemos concluir que un servidor no
existe por el hecho de que no responda. Ello nos podria llevar, por ejemplo,
a intentar acceder a él por medio de un camino alternativo.

Para programar en la web, necesitamos tener en cuenta todas estas carac-
teristicas. La computacion movil (mobile computation en inglés) es una técnica
surgida para hacerles frente. Se basa en la idea de que los programas no tienen
por qué residir en una localidad fija para ejecutarse (software mévil). La com-
putaciéon movil consigue lidiar con las caracteristicas anteriores, permitiendo que
los programas puedan cruzar barreras, convertir llamadas remotas a procedimien-
tos en llamadas locales, tener en cuenta las fluctuaciones en el ancho de banda y
reaccionar ante posibles fallos.

Pero existe una segunda nocién de movilidad, conocida en inglés como mobile
computing, que tiene que ver con la movilidad fisica, es decir, con el hardware
movil.

1.1. Computacion ubicua

Un paso mds alld es el de la computacion ubicua (ubiquitous computing en
inglés), también llamada computacion ubicua global, o por el acrénimo Ubicomp.
La idea de la computacién ubicua se la debemos a Mark Weiser, investigador de
Palo Alto Research Center (PARC), de Xerox, en el que ha venido a considerarse
el articulo seminal de la computacion ubicua, The computer for the 21st centu-
ry [Wei91]. En él se sostiene que toda tecnologia alcanza el grado de madurez a
partir del momento en el que se vuelve invisible, es decir, cuando sus usuarios
dejan de verla como tecnologia y pasan a integrarla de manera natural como her-
ramienta en su vida diaria. Asi ocurrié, por ejemplo, con la primera tecnologia de
la informacién: la escritura. Cuando aparecieron los primeros sistemas de repre-
sentacion simbdlica, sélo los grandes contratos comerciales o los tratados juridicos
eran grabados, ya fuese en trozos de arcilla, conchas de tortuga o, mas tarde, en
papiro. Sin embargo, hoy en dia, la escritura es una tecnologia ubicua, que nos
rodea alld donde quiera que vayamos, de la que nos aprovechamos constantemente
y que pasa desapercibida (en ese sentido, ha desaparecido). En su articulo, Weiser
afirma que el futuro de la informética también estd en su “desapariciéon”, pre-
viendo ya en los ochenta un futuro en el que nos rodearian un gran numero de
pequenos ordenadores invisibles empotrados en nuestro ambiente, interaccionan-
do con usuarios que se mueven en él. Los usuarios experimentarian este entorno
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por medio de una gran variedad de dispositivos, que interaccionarian con sen-

sores inteligentes para componer un entorno de computacion mévil y ubicua, que

nos ayudaria en nuestras actividades. Entonces, serda muy importante el uso de

comunicaciones inalambricas para sostener esas interacciones entre dispositivos

moviles, aunque el entorno también podra tener acceso a una WAN cableada, de

manera que los conceptos que surgirian en ellas también se aplicarian aqui.
Caracteristicas especificas de los sistemas ubicuos son:

= Unidades con poca capacidad de cémputo: la computaciéon ubicua
supone que estaremos rodeados de unidades de cémputo empotradas en
pequenos dispositivos. Por tanto, no podemos suponer que estas unidades
tengan gran capacidad de cémputo, no sélo por su tamano, sino por la
inviabilidad de acoplar una bateria suficientemente duradera en ellos.

= Redes ad hoc: en la computacion ubicua no es realista suponer la exis-
tencia de una infraestructura de red en cualquier parte. Por tanto, en este
contexto son de gran importancia las redes ad hoc méviles (MANET), es de-
cir, redes cuyos nodos son tinicamente los propios dispositivos que se quieren
aprovechar de esa red, con una conectividad altamente variable, de manera
que la decisién de a quién mandar un paquete se ha de tomar dindmicamente.

= Descubrimiento de servicios: una tecnologia clave en la computacion
ubicua es la del descubrimiento de servicios, que permite que una compo-
nente pueda describir, publicitar y descubrir servicios. Los mecanismos de
descubrimiento de servicios mas habituales, como UDDI, Jini o UPnP, estan
basados en una fuerte estandardizacién [Ric00].

La vision de Weiser estd haciéndose poco a poco una realidad, sobre todo
por los increibles avances que se han hecho en los ultimos afios en el campo de la
microelectronica, que han permitido que se creen dispositivos empotrados cada vez
més pequenios. Sin embargo, el estado de esta ciencia no estd tan avanzado como
se esperaba hace quince anos [Wei93]. Una de las razones de ello puede ser que no
existan modelos formales ampliamente aceptados, necesarios en distintos niveles
de abstraccién para comprender y ayudar a disenar lo que, segiin Milner, serd sin
duda el artefacto ingenieril mds grande de la historia de la humanidad [Mil04].

Milner hace un repaso en su articulo de los distintos problemas tedricos que
se plantean cuando se especifican y analizan sistemas ubicuos. Estos problemas se
pueden englobar dentro de las siguientes categorias:

Computacién movil y distribuida,

Seguridad y privacidad,

Limites y confianza,

Semanticas de juegos,
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= Sistemas hibridos y estocdsticos,

= Model checking.

Muchos de estos temas han sido extensamente estudiados durante la tlti-
ma década, y contamos con aproximaciones formales para tratarlas aisladamente.
Ademds, los sistemas ubicuos presentan dificultades extra respecto a su coordi-
nacién. En primer lugar, el cambio continuo del estado de las distintas compo-
nentes que forman un sistema es inherente a la computaciéon ubicua. Este hecho,
junto con la naturaleza poco fiable de las redes ad hoc y la autonomia de las
componentes hace de la orquestacién una aproximacion poco realista y robusta,
de manera que la aproximacién coreografica es mucho méas apropiada.

1.2. Seguridad

Existen muchos trabajos, articulos y libros sobre seguridad informética. El
trabajo [RV04] constituye una fécil introduccién a la seguridad informdtica, y
contiene un gran nuimero de bibliografia sobre el estado del arte, centrandose en
la seguridad para sistemas con movilidad, punto de partida del tema que nos
ocupa, y en distintos formalismos para su estudio. Una referencia mucho mas
exhaustiva es [And01].

Al igual que la seguridad en la vida real, la seguridad informaética trata de
garantizar la calidad de los programas y datos (integridad) y de proteger propiedades
e intereses de robos o intrusiones (confidencialidad). Para conseguirlo en un en-
torno hostil, necesitamos restringir el acceso a nuestros activos, ofreciéndoselos
Unicamente a algunos, de manera que tenemos que saber en quién podemos con-
fiar y verificar los credenciales (autenticar) de aquellos que nos visitan.

Asi que la seguridad estd basada en las siguientes propiedades:

= Confidencialidad: la capacidad de mantener algo en privado. Puede tratarse
de cosas de muy distinta indole: datos y cédigo, pero también la identidad
del dueno o relaciones entre estas entidades, lo que a veces se denomina
anonimato.

= Confianza: en quién, o en los datos de quién, podemos confiar. Al final,
todos los problemas de seguridad se pueden reducir a un problema de con-
fianza.

= Autenticidad: el problema de decidir si efectivamente estamos hablando
con la persona/el ordenador con el que creemos que estamos hablando. La
autenticacién tiene dos caras [Aba98]: crédito (que tiene que ver con “quién
mandé el mensaje”) y autoridad (que tiene que ver con “quién es responsable
de la emisién del mensaje”).
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s Integridad: algunas cosas no se pueden corromper. En la mayoria de los
casos, la integridad y la autenticidad van de la mano: la integridad es un
prerrequisito para la autenticidad (para comprobar la autenticidad de un
mensaje debemos de estar seguros de que no ha sido modificado) y la inte-
gridad sin autenticidad no tiene sentido (normalmente sélo tenemos interés
en comprobar que un mensaje no ha sido modificado cuando conocemos su
origen).

Como deciamos, todos los problemas de seguridad dependen de en quién con-
fiamos. Normalmente se introduce alguna tecnologia para mover la confianza de
un sitio arriesgado a otro méas seguro. Por ejemplo, si un usuario se instala un an-
tivirus es porque confia en la empresa que lo ha desarrollado, o si confiamos en un
certificado es porque nos fiamos de quien lo ha emitido, como la Fabrica Nacional
de Moneda y Timbre o Verisign. Este es uno de los aspectos de la seguridad que
hacen que se convierta en un problema social.

Desgraciadamente, las propiedades de seguridad son muy resbaladizas y no
existe un consenso general en sus definiciones. Como se puede ver con la auten-
ticidad, los diferentes aspectos que concurren en las propiedades de seguridad,
hacen que las descripciones informales no sean suficientes para su especificacién,
no ya precisa, sino simplemente inteligible.

Los entornos de un sistema informdtico pueden ser hostiles por muy diver-
sos motivos: amenazas fisicas como desastres naturales o apagones, amenazas hu-
manas como espionaje o sabotajes, y amenazas de software como virus y troyanos.
Ademds, es preciso tener en cuenta que la seguridad aumenta la complejidad de
los sistemas, y los hace inevitablemente menos eficientes y menos funcionales (més
dificiles de usar correctamente).

En la computacién ubicua la seguridad es un tema trascendental, como muy
bien refleja el cuento corto de Bruce Sterling titulado Maneki Neko, que aparece
en la recopilaciéon A good old-fashioned future [Ste99]. En él un virus consigue
hacerle la vida imposible al protagonista, en un mundo donde la tecnologia es
ubicua y silenciosa, o deberia serlo.

La computaciéon ubicua tiene una serie de caracteristicas que hacen que los
problemas de seguridad sean distintos a los de los sistemas tradicionales. Las
caracteristicas que mas influyen en este sentido son las comunicaciones predomi-
nantemente inalambricas, la poca capacidad de cémputo de muchos microdisposi-
tivos y la escasa disponibilidad de energia de estos dispositivos, que generalmente
cuentan con baterias limitadas. Las comunicaciones inalambricas hacen a estos
sistemas mas sensibles a la intercepcion pasiva de las comunicaciones, sin necesi-
dad de violentar fisicamente las conexiones entre los participantes. Por el mismo
motivo, estos sistemas son también més sensibles a ataques contra la integridad
de las comunicaciones.

No podemos suponer que todos los dispositivos que forman parte de nuestro
entorno estén dotados de una potente CPU, capaz de realizar rdpidamente cos-
tosas operaciones. Los algoritmos de cifrado de clave piblica, como RSA [MVO96]



6 CAPITULO 1. INTRODUCCION

requieren complejas operaciones, inasumibles para estos aparatos. Por ello, ten-
dremos que conformarnos en general con una seguridad basada en criptografia
simétrica. Ademés, no podemos suponer la existencia de una infraestructura de
clave publica o de terceras partes de confianza que estén siempre accesibles, de-
bido a la escasa fiabilidad de las redes ad hoc. Por todo ello, el problema de la
autenticidad no se puede abordar en la forma tradicional.

Otra caracteristica de la computacién ubicua con influencia en su seguridad son
los dispositivos desatendidos (unattended devices). La visién de la computacién
ubicua de que existan aparatos desatendidos, que puede usar cualquiera que acce-
da a ellos, abre la puerta a ataques de integridad contra esos aparatos o a ataques
de denegacién de servicio (por ejemplo, si se permite que acceda a ellos cédigo
mévil que los bloquee).

Por ultimo, debido a que la computacién ubicua prevé que la tecnologia abar-
card todos los aspectos de nuestra vida, cobra especial importancia el asunto del
anonimato, que se preocupa no de que el contenido de las comunicaciones per-
manezca secreto, sino de que lo hagan los propios interlocutores de estas comuni-
caciones. De lo contrario, la computacién ubicua podria derivar en un represivo
Gran Hermano ubicuo.

1.3. Redes de Petri y extensiones

Las redes de Petri aparecieron por primera vez en 1962, en la tesis doctoral
de Carl Adam Petri [Pet62]. Una red de Petri es bésicamente una generalizacién
distribuida de los autématas finitos, con una intuitiva y sencilla representacion
grafica. En una red de Petri el estado global se especifica por medio de la com-
binaciéon de una serie de estados locales, lo que las hace muy adecuadas para la
representacién de sistemas distribuidos. En los llamados sistemas elementales cada
uno de los estados locales, llamados lugares, puede estar en uno de dos estados.
Por tanto, n lugares en un sistema elemental pueden representar 2" configura-
ciones distintas. Gréaficamente, los lugares se representan mediante un circulo.
Estos circulos pueden contener un punto (un token) o no, obteniéndose asi los dos
posibles estados en los que se pueden encontrar.

Los cambios de estado en las redes de Petri se conocen como transiciones.
Las transiciones cambian la configuracién global modificando solamente algunos
estados locales, es decir, el estado de algunos lugares, quitando el token de al-
gunos lugares con token y poniendo un token en algunos lugares que no lo tienen.
Intuitivamente, se puede entender que los lugares de los que se quita un token
representan condiciones que se tienen que satisfacer para que pueda ocurrir la
transicion. Por ello, a esos lugares se les llama precondiciones de la transicién.
Ansdlogamente, los lugares donde se pone el token se les llama postcondiciones de
la transiciéon. Ademds, varias de estas transiciones pueden ocurrir (o, en termi-
nologia de redes de Petri, se pueden disparar) de manera concurrente, siempre
que afecten a conjuntos disjuntos de lugares. En general, los disparos son no de-
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terministas, lo que las hace apropiadas para el estudio de sistemas concurrentes.
En particular, el disparo de una transiciéon con varias precondiciones se puede ver
intuitivamente como una sincronizaciéon entre varios autéomatas.

Graficamente, las transiciones se representan mediante rectdngulos. Un lugar
serd precondicion de una transicion si hay una flecha del lugar a la transicion, y
serd una postcondicién si la flecha va de la transicion al lugar. Por tanto, una red
de Petri es en realidad un grafo bipartito dirigido.

Los sistemas elementales comentados no son una extension seméntica de los
automatas finitos. Sin embargo, éstos son facilmente generalizables sin mds que
considerar que los lugares no puedan estar simplemente en uno de dos estados,
sino en un numero arbitrario de estados, representados por el nimero de tokens
que contienen. A esta clase de redes de Petri se les llama redes Lugar/Transicion,
o simplemente P/T por Place/Transition. Evidentemente, las redes P/T pueden
llegar a representar sistemas con infinitos estados. Sin embargo, las redes P/T
satisfacen una propiedad de monotonia, que se puede resumir en que con mds
tokens siempre se pueden hacer mas cosas. Este hecho, asi como la imposibilidad
de implementar mecanismos generales de eleccion IF THEN ELSE, hace que existan
para ellas un gran nimero de resultados positivos de decidibilidad, que no se dan
en otros modelos de computo.

Existen un gran ntmero de extensiones de las redes de Petri. Algunas ex-
tensiones van precisamente en la linea de flexibilizar el concepto de activacién
y disparo de transiciones. Por ejemplo, las redes con arcos inhibidores pueden
chequear si un lugar estd vacio, lo que les da la potencia de las méquinas de Tur-
ing (una vez contemos con al menos dos de dichos arcos). Una extensién similar
es la que viene dada por los arcos de transferencia, que mueven todos los tokens
que se encuentren en un lugar a otro, o los arcos reset o de puesta a cero, que
eliminan todos los tokens que haya en un lugar.

Otras generalizaciones extienden la naturaleza de los tokens que pueden con-
tener los lugares. La més conocida es la de las redes de Petri coloreadas [Jen96].
En ellas los tokens dejan de ser indistinguibles, portando un valor de un cierto
tipo, de manera que las transiciones no sélo eliminan los tokens de las precondi-
ciones y los crean en las postcondiciones, sino que transforman su valor. Es facil
ver que las redes de Petri coloreadas son Turing completas, ya que una transicion
podria transformar la entrada de un token precondicién segin cualquier funcién
recursiva, para producir un token con el correspondiente valor en su postcondicién.

En los dltimos anios han aparecido algunos modelos basados en redes de Petri
para tratar problemas de movilidad y de programaciéon orientada a objetos o
a agentes. Probablemente el primero de ellos se encuentra en [AB96], donde los
autores definen las redes de Petri mdviles, muy inspiradas en el cdlculo Join [FG96,
FGL196]. Se introduce una conectividad dindmica en sus redes por medio de
colores. M4ds especificamente, los valores de los tokens son tuplas de nombres de
lugares, de manera que los tokens en las precondiciones especifican su propio
destino por medio de su valor. De esta manera, cualquier lugar es postcondicién
potencial de cualquier transicién, lo que por un lado hace que las Redes de Petri
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moéviles sean imposibles de dibujar y, lo que es més importante, hace que se pierda
el sentido local de las transiciones.

De entre los trabajos basados en redes para el estudio de la movilidad cabe
destacar los sistemas elementales de objetos [Val98, Val0l]. Los sistemas elemen-
tales de objetos se componen de una red sistema y varias redes objeto, que se
mueven por la red sistema como si fuesen tokens normales. Estas redes token
pueden cambiar su marcaje, pero no su estructura, tanto cuando estan en un lu-
gar de manera auténoma o cuando se mueven por el disparo de una transiciéon de
la red sistema.

Las redes de Petri anidadas [1.S99, Lom0Ola, Lom01b, Lom02] también son un
modelo jerdrquico, con redes token. En este caso, las redes token se pueden crear,
copiar y eliminar durante la ejecucion del sistema, como se indica en las etiquetas
de los arcos. El numero de estos tokens, asi como el nivel de anidamiento, es
arbitrario, obteniéndose sistemas anidados multinivel.

Otra extensién multinivel de los sistemas elementales de objetos son las redes
de Petri ambientales [FEA03, FEMAO3], que permiten el anidamiento arbitrario
del célculo de ambientes [CG98], del que hablaremos con més detalle en la préxima
seccién. Como consecuencia, es posible encontrar como tokens de un lugar tanto
tokens ordinarios como tokens de alto nivel. Estos segundos se mueven por la red
segun las capacidades obtenidas del conocimiento de nombres.

En [Lak05] se presenta un modelo para la movilidad basado en redes de Petri,
basandose en la fusion de lugares y transiciones. Sin embargo, no hemos encontra-
do trabajos que estudien las propiedades y la capacidad expresiva de este modelo.
En [BBPP04] los autores se apartan de la movilidad basada en nombres, como
ocurre en [AB96], y sigue la linea del paradigma de redes dentro de redes [Val03].
Sin embargo, asumen que todas las redes sistema son mdquinas de estados, para
mantener la identidad de las redes token. Por lo tanto, el espacio de estados de una
red sistema es finito, por lo que su capacidad expresiva es limitada. En [HR04] se
presentan las redes PEPA, donde PEPA son las siglas de Performance Fvaluation
Process Algebra [GHKRO4], un dlgebra de procesos estocdstica para la evaluacién
de rendimientos. Este dlgebra de procesos se usa como lenguaje de inscripciones
de los arcos de redes de Petri estocasticas.

1.4. Algebras de procesos: nombres y replicacion

El mundo de la concurrencia ha estado tradicionalmente dividido (en el buen
sentido) en dos comunidades, la de redes de Petri y la de dlgebras de proceso.
Las algebras de procesos son lenguajes formales para el estudio fundacional de los
lenguajes de programacion, con el foco puesto en los problemas asociados a la con-
currencia como pueden ser el no-determinismo y los interbloqueos. Las primeras
algebras de procesos, como CSP [Hoa85] o CCS [Mil82], consideran tnicamente
conectividad estatica, de modo que el conjunto de canales que cada proceso puede
usar para comunicarse con los deméds procesos no cambia durante su ejecucion.
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El célculo m [MPW92] es una extensién de CCS en la que los propios canales
(sus nombres) son susceptibles de ser comunicados, asi que los procesos pueden
adquirir nuevos canales, que pueden usar en futuras comunicaciones. El célculo
7 se ha configurado como el modelo candnico en la computacién concurrente, del
mismo modo que el A-calculo lo hizo en la programacién funcional. En él cobra
vital importancia el concepto de nombre puro, que segin Needham “no es nada
mas que un patrén de bits usado como identificador (...) para compararlo con
otros” [Nee93]. Quizés la parte més importante de la definicién sea la de nada
mds, sugiriendo que un nombre puro no puede tener una estructura significativa
susceptible de ser reconocida, como podria ser una tupla, la direccién absoluta de
un fichero o el resultado de cifrar un mensaje con una clave.

En el cédlculo m los nombres de los canales son nombres puros en el sentido
anterior. También se pueden crear nuevos nombres por medio del operador de
restriccién (vn)P, que crea el nuevo nombre 7 con dmbito P. Aqui el nombre 7
actia en realidad como un “agujero” en el que se puede colocar cualquier nom-
bre pues, intuitivamente, lo inico que nos importa del nuevo nombre es que sea,
efectivamente, nuevo. Esto se formaliza asumiendo una nocién de equivalencia
que permite el renombramiento (consistente) de los nombres que aparecen bajo
el operador v. Esto permite ademéas obtener la composicionalidad que normal-
mente persiguen las dlgebras de procesos mediante la regla de extrusion (como
si los nombres fueran fluidos maleables), que afirma esencialmente que los proce-
sos siempre se pueden componer paralelamente, siempre que los nombres creados
sigan siendo nuevos, lo que se consigue forzando que los agujeros que hay en ca-
da uno de ellos sean distintos. La regla de extrusién queda formalizada por la
siguiente equivalencia entre procesos:

Pl ()@= wn)(P|Q)

sin ¢ fn(P), donde fn(P) es el conjunto de variables libres de P. Dos procesos
concurrentes pueden comunicarse siempre que uno de ellos esté dispuesto a enviar
un nombre por un canal y el otro esté dispuesto a recibir un nombre a través del
mismo canal:

a?(x).P | al{b).QQ — P{z:=b}|Q

Esta regla implementa una disciplina de paso de mensajes sincrona, ya que la
guarda del proceso que envia el mensaje estd bloqueada hasta que no se produce la
comunicacién. En [Bou92] se prueba que esta primitiva de comunicacién sincrona
puede ser implementada en una versiéon asincrona del lenguaje, en la que no se
permiten guardas detras de los mensajes.

Tras el calculo 7 la literatura se ha llenado de ejemplos de cdlculos nominales,
como se llama en [Gor(00] a las dlgebras de procesos en las que los nombres puros
tienen un papel relevante. En general, estas dlgebras son variantes o extensiones
del calculo 7 en las que se modifica o se sustituye el principio de que el nombre de
los canales es primitivo. Asi, en el lenguaje D7 [HR02b], o 7 calculo distribuido, los
canales son locales a ciertas localidades, cuyo nombramiento es también primitivo.
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Asi, un canal a puede aparecer en dos localidades k1 y ko y ser, al efecto, distintos,
pues dos procesos han de compartir canal y localidad para poder comunicarse. Asi,
la regla principal del calculo viene dada por

kla?(z).P] | k[a!(b).Q] — k[P{z :=b}] | k[Q]

Otra extensién del célculo 7 es el cdlculo de ambientes [AG97]. En él los uinicos
nombres primitivos son los de los ambientes, que se pueden interpretar en sentido
amplio como espacios acotados de computo. La diferencia esencial entre las local-
idades del lenguaje D7 y los ambientes es que los tltimos definen una topologia
de red jerarquica y dindmica. A cambio, se abandona el concepto de canal, y se
asume que dos procesos en el mismo ambiente siempre pueden comunicarse.

En general, las primeras versiones de estos calculos son Turing completos,
asi que el esfuerzo se ha enfocado en definir analisis estaticos de propiedades in-
decidibles [CGGO02, NHNO3] y en la restriccién de los formalismos originales [BZ05,
Zim00, Zim03] para conseguir lenguajes mas manejables, con interesantes propiedades
decidibles.

El estado del arte esta lleno de intentos de acercar el mundo de las redes de
Petri con el de las dlgebras de procesos. En [DKKO04| los autores definen una
semantica de redes de Petri para el calculo 7 y, por tanto, tienen que tratar con
nombres locales, aunque sélo en el caso finito. Se centran en el tratamiento de
nombres locales de manera composicional, aunque su solucién usa de una manera
un tanto ad hoc un unico lugar tag-place para representar al entorno global.

Otra traduccién del célculo 7 a las redes de Petri se puede encontrar en [BG95],
donde usan redes de Petri con arcos inhibidores. Sin embargo, la composicional-
idad se consigue de manera que la traduccién puede resultar en una red con
infinitos lugares y transiciones. Esta infinitud era también el problema de muchas
de las primeras semanticas basadas en redes de Petri para &algebras de proce-
sos, como [Tau89]. Para evitar esta caracteristica indeseable, E. Best, R. Dev-
illers, M. Koutny et al. desarrollaron el cdlculo de cajas, o Petri Box Calculus
(PBC) [BDKO01, KEB94], donde el operador paralelo clasico se separa en un op-
erador de intercalamiento o interleaving y un operador de sincronizacién unario,
lo que permite evitar el problema mencionado. En [FEAO03] los autores extienden
este modelo obteniendo APBC, que incorpora para PBC el concepto de ambiente.

Por otro lado, se ha dedicado mucho esfuerzo en los iltimos anos al estu-
dio de los programas multihebra [Rin0O1]. En general, una vez que se permite
sincronizacién entre hebras la alcanzabilidad se vuelve indecidible [Ram00], de
manera que el estudio se ha dirigido a calcular sobreaproximaciones del conjunto
de marcajes alcanzables. Por ejemplo, [BCRO1] estudia el caso en el que las hebras
son de finitos estados y [BET03] considera un marco para analizar estaticamente
sistemas multihebra con un numero fijo de hebras, posiblemente de infinitos esta-
dos, que sincronizan entre si.

Un formalismo que cuenta tanto con generacién dindmica de nombres y repli-
cacién es TDL [Del], que es una extensién con nombres de [BCRO1]. En TDL hay
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primitivas tanto para la creacién de nombres como para la creacion de hebras.
Sin embargo, no se considera ningun mecanismo de recogida de basura, ni para
nombres ni para hebras. Consecuentemente, y de modo un poco sorprendente,
la alcanzabilidad para TDL resulta ser decidible, mientras el recubrimiento (o
alcanzabilidad de control) es indecidible.

1.5. Objetivos y organizacion de la tesis

El objetivo de este trabajo es desarrollar un modelo que nos permita estudiar
algunas de las caracteristicas de la computacién ubicua. Nos centraremos en los
problemas derivados de la coordinacién y la seguridad, dedicando especial aten-
cién al caracter abierto de los sistemas ubicuos. Dicho modelo estard basado en
redes de Petri. Esto quiere decir que queremos mantener tres de las caracteristicas
que hacen a nuestro juicio de las redes de Petri un formalismo tan 1util: localidad
y monotonia de las acciones, representaciones graficas y la falta de Turing com-
pletitud.

Es decir, queremos definir un modelo que permita tratar problemas de coordi-
nacion y seguridad, fiel al estilo de las redes de Petri, en el sentido de que el disparo
de una transicion sélo tenga consecuencias en el conjunto de lugares adyacentes, y
que puedan ser representados comodamente de manera grafica. El mayor desafio
es conseguir mantener el cariacter no Turing completo del formalismo obtenido,
lo que nos proporcionaria un gran nimero de resultados positivos en cuanto a la
decidibilidad de propiedades interesantes, lo que a su vez permitiria abordar la
verificacién de los sistemas especificados en él.

Precisamente para evitar la Turing completitud hemos decidido que el concep-
to de localidad que incorporaremos a nuestros formalismos esté méas aproximado
al que aparece en el calculo 7 distribuido que al que aparece en el cdlculo de am-
bientes, ya que la estructura jerarquica de los ambientes hace que, incluso aunque
el nombre de los ambientes sea puro, la estructura de la jerarquia no lo sea, lo que
conduce inmediatamente a la Turing completitud [AG97].

Hemos optado por una presentacién incremental, lo que clarifica la presentacion
de nuevos conceptos, pero en ocasiones nos obligard a repetir algunas definiciones,
ya que la mera modificacion puntual o la simple extensién de algin detalle podria
llevarnos en ocasiones a que la definicién obtenida fuera incorrecta o incompleta,
si bien haremos especial hincapié en los nuevos aspectos que aparezcan. Alterna-
tivamente, podriamos haber definido un modelo general desde un principio, de
manera que resultara sencillo ir incorporando las distintas caracteristicas, pero
ello complicaria irremediablemente el modelo inicial y, por consiguiente, su com-
prension. Ademds, la opcién elegida tiene la ventaja de hacer més autocontenidos
cada uno de los capitulos.

A lo largo de la tesis iremos definiendo los distintos modelos, presentando los
conceptos con la ayuda de pequenos ejemplos. Prestaremos especial atencion a
las propiedades de los formalismos introducidos, sobre todo aquellas que sean de
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interés para la seguridad de los sistemas, asi como a la relacién existente entre
ellos y a la transferencia de propiedades de unos a otros. Si bien el aspecto tedrico
serd el fundamental del trabajo, no perdemos de vista la aplicabilidad practica
con la presentacién de ejemplos més elaborados y con la implementacién de una
herramienta para la ejecucién y andlisis de algunos de los modelos presentados.

El trabajo estd organizado en base a los siguientes capitulos. En el capitulo 2
introduciremos brevemente las nociones fundamentales que se utilizaran a lo largo
de la tesis, asi como las notaciones que usaremos en ella.

En el capitulo 3 definimos el modelo béasico para el estudio de sistemas ubicuos,
que nos servird como punto de partida. Presentaremos un ejemplo de aplicacién del
modelo y probaremos el resultado que establece la equivalencia entre el modelo
definido y las redes P/T. Concluiremos el capitulo con algunas posibles exten-
siones del modelo que, sin embargo, no introducen nueva capacidad expresiva. El
contenido de este capitulo se ha presentado en [FERVMAO5].

El capitulo 4 extiende de manera no trivial el modelo. En una primera exten-
sién, se introducen colores para establecer un mecanismo dindmico de movilidad.
Tras probar que esta extensién permanece todavia equivalente a las redes P/T,
se anaden primitivas de autenticacion, que permiten la creacién de identificadores
nuevos y la restriccion de las interacciones entre componentes en base a estos iden-
tificadores. Esta tltima extensién se realiza de dos maneras ortogonales. Primero
mediante la introduccién de tokens naturales y lugares “contadores”, que pueden
ser manipulados por medio de unas transiciones especiales. La manipulacion de
los tokens naturales estard muy restringida. Las transiciones ordinarias sélo po-
dran mover o eliminar estos tokens, sin modificar su estructura. Las transiciones
especiales de las que hablabamos s6lo manipularan el lugar contador, y méas conc-
retamente sélo podran sustituir el token que contengan por su sucesor. Esto es
suficiente para el propdsito que nos ocupa, que no es otro que usar estos tokens
como identificadores que permitan la autenticaciéon. Ademads, de esta manera evi-
tamos la posibilidad de simular contadores (en el sentido de las maquinas de
contadores [Min67]), lo que nos llevarfa irremediablemente a la Turing completi-
tud.

Después extenderemos el modelo basico mediante identificadores arbitrarios y
transiciones que generan nombres frescos, es decir, que no aparecen en ningtin otro
lugar del marcaje. Este mecanismo estd més cerca del de los cédlculos nominales
discutidos en la seccién anterior que el que usa naturales. Sin embargo, la falta
de una primitiva de creacién de ambitos en nuestro modelo provoca importantes
diferencias respecto a lo que ocurria alli, sobre todo en lo relativo a la nocién
de a-equivalencia inducida, asi como en lo relativo a la composicionalidad. Este
capitulo se corresponde con lo presentado en [RVMAFEQ6].

El breve capitulo 5 allana el camino para el estudio de la expresividad de los
modelos con creacién de nombres, eliminando de ellos todas las caracteristicas no
esenciales, que no afecten a su expresividad.

El capitulo 6 es uno de los capitulos centrales de este trabajo, donde se presen-
tan los resultados publicados en [RVFEAQ7] y [RVFEQ7]. En él se establecen una
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serie de resultados sobre la decidibilidad de varias propiedades para las dos ver-
siones de creacion de nombres. En particular, se prueba que tanto el recubrimiento
como la alcanzabilidad son decidibles para el caso de identificadores naturales. En
el caso de identificadores arbitrarios, se pierde la decidibilidad de la alcanzabil-
idad, pero se conserva la del recubrimiento. Al introducir los nombres se crea
una nueva dimensién de infinitud en el modelo, ya que los tokens no sélo pueden
aparecer una cantidad no acotada de veces, sino que puede haber una cantidad no
acotada de tokens distintos. Este hecho origina distintas nociones de acotacion,
que seran estudiados también en este capitulo.

En el siguiente capitulo se vuelve a extender el modelo bésico con una primitiva
para la replicacién de componentes. Se trata por tanto de un modelo con creacién
dindmica y no acotada de componentes (con un estado inicial fijo), en el que
cada componente, que puede interactuar con las demads, puede tener infinitos
estados. Se prueba la decidibilidad, tanto del problema de alcanzabilidad como la
del recubrimiento. Después se anade un mecanismo de recoleccién de basura, que
elimina de los marcajes las componentes sin tokens, de modo que también tenemos
destruccién dindmica de componentes. Se prueba que el modelo con recogida de
basura es equivalente al modelo sin replicacién pero con creacion de nombres
abstractos. Por tanto, la alcanzabilidad para él es indecidible, mientras que el
recubrimiento se mantiene decidible. Por 1ltimo, se consideran simultdneamente
ambas primitivas, de replicacién y creacién de nombres abstractos. En este caso
se prueba que, aunque ambas eran equivalentes entre si, cuando se consideran
juntas se alcanza la Turing completitud, con lo que el recubrimiento se vuelve
también indecidible para ellas. El contenido de este capitulo se puede encontrar
en [RVFEMAOQ6] y en [RVFEOQT].

El capitulo 8 introduce un tecnicismo, presentado en [RVSFE05], que serd de
utilidad en el capitulo siguiente. Se trata del concepto de sistema etiquetado
derivado de un sistema de transiciones dado, que se puede usar para el estu-
dio de propiedades del sistema original que dependen de la historia. Se define el
concepto de sistema etiquetado y se prueba un resultado seméntico, que afirma
que los sistemas etiquetados son cocientes del arbol de alcanzabilidad generado
por el sistema original, lo que justifica la correccién del concepto introducido.

En el capitulo 9 se considera el estudio de nuestros sistemas en presencia de un
entorno arbitrario. Para ello se define una seméntica abierta, que no es més que
la seméantica original cuando se considera al sistema en presencia de un entorno
arbitrario. Para hacer mas manejable esta definicion, se define una semédntica
simbdélica, que considera al entorno de manera simbdlica, etiquetando los marcajes
con la informacion aprendida por este. La correccién de la seméantica simbdlica se
prueba gracias a los resultados del capitulo anterior, es decir, comprobando que
la semantica simbdlica es un etiquetado de la seméntica abierta. Por ltimo, se
prueba que también se tiene la decidibilidad del recubrimiento para la semantica
abierta. El contenido de este capitulo se presenté en [RVFEOQ6].

El capitulo 10 aborda la implementacién de un prototipo para la especifi-
cacién y verificacién de nuestros sistemas, tal y como se presenté en [RV07a)]. La
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implementacién se hace en l6gica de reescritura [MOMO02] y Maude [CDE*02]. La
primera parte del capitulo trata de la traduccién de nuestros sistemas a teorias
de reescritura. La segunda parte es una descripcion de varias decisiones de imple-
mentacion, asi como del interfaz con el usuario elegido.

En el capitulo 11 se presenta una aplicaciéon para el estudio de sistemas que
utilizan la asociacion transitoria sequra, mas especificamente a través de la politica
del pato que resucita. Para ello se modifica ligeramente el modelo bésico con prim-
itivas de esta politica. Tras probar que estas especificaciones son equivalentes a
las redes P/T, se prueba que se pueden implementar mediante el mecanismo de
creacién de nombres presentado en el capitulo 4, tanto para sistemas cerrados co-
mo abiertos. En cualquier caso, gracias a los resultados vistos a lo largo de la tesis,
se tiene la decidibilidad del recubrimiento. Este capitulo se presenté en [RV07b].

Por tdltimo, como no podia ser de otra manera, en el capitulo 12 resumimos
las conclusiones mas relevantes extraidas de la tesis.



Capitulo 2

Preliminares

En esta seccién presentaremos diversos conceptos bésicos que usaremos a lo
largo de esta tesis, ya asentados de sobra en la literatura cientifica sobre estos
temas, y fijaremos algunas notaciones.

2.1. Preoérdenes y multiconjuntos

Dado un conjunto A, un preorden o cuasiorden sobre A es una relacién binaria
reflexiva y transitiva entre elementos de A. Llamaremos nicleo de un preorden <
al conjunto de pares (a,b) tales que a < by b < a. Escribiremos a < bsia <by
b £ a. Un preorden es un orden parcial si es antisimétrico.

Si (A, <) es un preorden y B C A, diremos que un elemento a € B es minimal
en Bsib e Bconb< aimplica a < b. Denotaremos mediante min(B) al conjunto
de elementos minimales en B. Un ideal es un conjunto I cerrado hacia arriba, es
decir, tal que si a € I y a < b, entonces b € I. Todo conjunto J induce un ideal
C(J)={beAlaeJ, a<b}.

Llamaremos multiconjunto de elementos de A a cualquier funciéon A : A — N.
Escribiremos M8(A) para denotar al conjunto de multiconjuntos de elementos de
A. Llamaremos soporte de A al conjunto S(A) = {a € A | A(a) > 0}. Diremos
que un elemento a € A tiene multiplicidad A(a). Un multiconjunto A es finito si
S(A) es finito, en cuyo caso definimos su cardinal como |A| = Y  A(a). Dados

acS(A

dos multiconjuntos de A, A y As, definimos su unién A; + As ( ;1 — N como
el multiconjunto definido por (A; + Asz)(a) = Ai(a) + Az(a), Ay U A : A — N
como (AU As)(a) = max(Ai(a), Az(a)) y diremos que A C Ag si Aq(a) < As(a)
para todo a € S(A;). Si A; C Ag se define Ay — A; mediante (Ay — Aq)(a) =
Az (a) — Aq(a). Todo subconjunto B C A se puede ver como miembro de MS(A),
lsiae B

Osia¢ B~
El siguiente es el orden natural entre multiconjuntos de elementos ordenados.

sin mas que identificar a B con su funcién caracteristica ig(a) = {

15
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Definicién 2.1.1 Sea (4, <) un cuasiorden y A, A’ € MS8(A). Definimos el cua-
siorden T en MS(A) mediante A T A" sii existe una familia de multiconjuntos
{Al | a € S(A)} tales que:

> ALCA,
a€S(A)

v A(a) = |A,| para todo a € S(A),

» a <b para todo a € S(A) ybe S(A,).

2.2. Sistemas de transiciones

Definicion 2.2.1 Un sistema de transiciones etiquetadas S es una tupla S =
(E,V,—,ey), donde E es un conjunto de estados, V es el conjunto de etiquetas
de tramsiciones, eg € E es el estado inicial y =C E XV X E es la relacion de
transicion. Si (e1,a,ez) €— escribiremos ey 2 ey,

Escribiremos e —* ¢’ si existen a1,...,a, € V y e1,...,e, € E tales que
eB e B ... Be, =¢. Diremos que una secuencia como la anterior es una traza
del sistema de transiciones y denotaremos por Cg (o simplemente €) al conjunto de
trazas. Diremos que e es alcanzable si ¢g —* e y denotaremos mediante Reach(S)
al conjunto de estados alcanzables de S.

La siguiente es la definiciéon de isomorfismo entre sistemas de transiciones que
usaremos, que difiere de la definicién usual entre arboles en que sélo nos fijamos

en los estados alcanzables desde el estado inicial.

Definicién 2.2.2 Sean S = (E,V,—,eq) y T = (F,V,—, fo) dos sistemas de
transiciones etiquetadas. Diremos que S y T son isomorfos, en cuyo caso es-
cribiremos S ~ T, si existe una correspondencia h : Reach(S) — Reach(T) tal
que:

1. h es una biyeccion entre Reach(S) y Reach(T),

2. h(eo) = f(),
3. e e < he) v h(e'), para todo e € Reach(S).

Diremos que la funcion h anterior es un isomorfismo de sistemas de transiciones
etiquetadas.

Dado a € V, el conjunto de a-predecesores de e € E se define como Pre,(e) =
{¢/ € E|e 3 e} y se extiende puntualmente a conjuntos de estados.

Un preorden < definido sobre E induce el siguiente problema de accesibilidad:
dado e € E, jexiste algun ¢’ alcanzable tal que e < €/?. A este problema se le
conoce como el problema de accesibilidad de estados de control, o recubrimiento.



2.2. SISTEMAS DE TRANSICIONES 17

Sistemas bien estructurados

En muchas de las demostraciones del capitulo 6 jugardan un importante papel
los conceptos de buen cuasiorden y sistema bien estructurado, que definimos a
continuacion.

Definicion 2.2.3 Diremos que un cuasiorden < es un buen cuasiorden si para
toda secuencia (a;);2, existen indices i < j tales que a; < a;.

En lugar de buen cuasiorden escribiremos wqo, por las siglas en inglés de
well quasiorder. Necesitaremos los siguientes resultados, cuyas demostraciones se
pueden encontrar en [ACJT00].

Lema 2.2.4 Si A es un conjunto finito y < es un preorden en A, entonces (A, <)
es un wqo.

Lema 2.2.5 Si {(A;, <;)}I, es una familia de wqos, entonces (A1 X ...x Ay, <)
es un wqo, donde

(al,...,an)g(bl,...,bn)<:>ai <; b; ViE{l,...,’l’L}.

Lema 2.2.6 Si (A, <) es un wqo, entonces (MS(A),C), tal y como se ha definido
en la definicion 2.1.1, es un wqo.

Un sistema de transiciones S = (E,V, —, eg) se dice mondtono respecto de un
< o gi a < o : / 1 ra < ol
preorden < si siempre que e; — e2 y €1 < €] existe e, tal que €] — €5 y ea < e5.

Definicién 2.2.7 Sea < un preorden definido sobre el conjunto de estados de
un sistema de transiciones S = (E,V,—,eg). Diremos que S es un sistema bien
estructurado si se cumplen las siguientes condiciones:

n < es un wqo,
» S es mondtono respecto de <,
» el conjunto min(pre,(C(J))) es computable para todo J C E ya € V.

Ademdas, diremos que es estrictamente bien estructurado si < es un orden parcial
y se cumple la siguiente propiedad de monotonia estricta: Si s1 — sg y $1 < 8}
entonces existe 85 tal que sp < sy y s} — sbh.

En [FSO01] se prueba que para los sistemas bien estructurados el problema de
recubrimiento asociado es decidible. Ademas, también se prueba que si el sistema
es estrictamente bien estructurado entonces el problema de decidir si el sistema es
acotado, es decir, el conjunto de estados alcanzables es finito, también es decidible.
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2.3. Redes de Petri

Presentamos ahora las definiciones formales para los conceptos relativos a las
redes P/T descritos intuitivamente en el capitulo anterior.

Definicién 2.3.1 Una red P/T es una tupla N = (P,T,F), donde P y T son
dos conjuntos disjuntos, FF C (P x T)U (T x P).

Dada una red P/T N = (P, T, F), llamaremos lugares a los elementos de P,
transiciones a los elementos de 1"y arcos a los elementos de F. Un marcaje es
cualquier elemento de MS(P). Asi que especificaremos el nimero de tokens que
hay en un lugar p mediante M(p). Sit € T definimos *t = {p € P | (p,t) € F'} y
t*={peP|(tp) € F}

Definicién 2.3.2 Sea N = (P,T,F), M un marcaje de N yt € T. Diremos que
la transicion t estd activada en M si *t C M, en cuyo caso t se puede disparar,
obteniéndose tras su disparo el marcaje M’ definido por

M =M-—"°"t+1¢*

Si M’ es el resultado de disparar ¢ sobre el marcaje M, escribiremos M [t) M’

¢ . . C e
o M — M'. Diremos que un marcaje M es alcanzable desde un marcaje inicial
My si existe una cadena de marcajes y transiciones tal que

Mo[t1)Mi[ts) ... My_1[tn) M

con n > 0. El problema de decidir si un marcaje dado es alcanzable es el llamado
problema de alcanzabilidad, que es decidible para las redes P/T [Reu90]. Diremos
que un marcaje M se puede cubrir en N si existe un marcaje alcanzable M’
tal que M C M’. El problema de decidir si un marcaje dado se puede cubrir
es el problema del recubrimiento, que también es decidible para redes ordinarias.
Este ultimo es el problema de accesibilidad de estado de control, tal y como
estd definido en la seccién 2.2, inducido por el orden natural de marcajes en redes
P/T, My C My < M (p) < Ms(p) para todo lugar p.

Arbol de recubrimiento

Una red de Petri induce un grafo de accesibilidad, cuyos nodos son el conjunto
de marcajes alcanzables, con un arco entre dos marcajes si en el primero se puede
disparar una transicion para alcanzar el segundo. Una red se dice acotada cuando
su grafo de alcanzabilidad es finito. Para la verificacién de una red P/T no acotada
es de gran utilidad una representacion finita de su arbol de alcanzabilidad, llamado
drbol de recubrimiento. En él los nodos no son marcajes, sino w-marcajes.

Se llama w-marcaje de una red P/T N = (P,T,F) a cualquier funcién M :
P — NU{o0}, es decir, a los marcajes en los que algunos lugares pueden aparecer
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un numero infinito de veces. Las definiciones de activacién y disparo de transi-
ciones anteriores se generalizan a w-marcajes sin mas que extender la aritmética en
N a NU{oo} en la forma natural (nétese que el caso oo — 0o, que no esté definido,
no aparece).

La idea para construir el arbol de recubrimiento radica en el hecho de que
si M —* M’ y M’ cubre a M, entonces la secuencia de transiciones disparadas
desde M para llegar a M’ estd de nuevo activada. Si, ademés, existe un lugar
p tal que M(p) < M’'(p) entonces el nimero de tokens en p puede llegar a ser
arbitrariamente grande. Por tanto, cuando se detecta una secuencia asi, el marcaje
M’ se puede sustituir de manera segura por el w-marcaje M que coincide con
M', excepto que M/(p) = oo. Este es el mecanismo para construir el arbol de
recubrimiento, que tiene la ventaja de ser siempre finito, tanto el arbol en si como
el proceso que lo construye, independientemente del caracter acotado o no de la
red.

En particular, mediante inspeccién del arbol de recubrimiento se puede saber
si la red es acotada (si todos los w-marcajes son, de hecho, marcajes ordinarios)
y si un marcaje dado se puede cubrir (si existe un w-marcaje en el drbol que lo
cubre).

Para ver més detalles y otras cuestiones técnicas sobre redes P/T puede con-
sultarse, por ejemplo, [DRIS].

2.4. Loégica de reescritura y Maude

Como hemos dicho, hemos implementado nuestro prototipo en el lenguaje
Maude [CDET02], que es una implementacién eficiente de la légica de reescritu-
ra [MOMO2]. En la légica de reescritura y Maude, tanto los datos como el estado
del sistema se especifican formalmente como un tipo de datos algebraico, por
medio de una especificacién ecuacional. Maude usa una versién muy expresiva
de la légica ecuacional, la ldgica ecuacional de pertenencia [BJMO00]. En estas es-
pecificaciones podemos definir nuevos tipos (por medio de la palabra reservada
sort(s)); relaciones de subtipado (entendidas como la relacién de inclusién) entre
tipos (subsort); operadores (op) para construir nuevos valores de esos tipos a
partir de valores del tipo de sus argumentos, y que pueden tener atributos como
la asociatividad (assoc) o la conmutatividad (comm), por ejemplo; ecuaciones (eq)
que identifican términos construidos con esos operadores; y pertenencias (mb) ¢ : s,
que afirman que el término ¢ tiene tipo s. Tanto las pertenencias como las ecua-
ciones pueden ser condicionales, lo que se indica utilizando las palabras reservadas
cmb y ceq, respectivamente. Las condiciones se construyen como conjunciones (es-
critas /\) de ecuaciones y pertenencias.

El siguiente médulo funcional (con sintaxis fmod. . .endfm) de Maude define la
sintaxis de un sistema productor-consumidor donde los productores pueden estar
o bien inactivos o preparados para un envio, los consumidores pueden estar o bien
esperando un producto o preparados para su consumo y los productos pueden
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estar o bien preparados para ser enviados, almacenados, o aceptados para ser
consumidos.

fmod CONSUMER-PRODUCER-SIGNATURE is
sorts ProducerState ConsumerState ItemState State .
subsorts ProducerState ConsumerState ItemState < State .

op __ : State -> State [assoc comm id: null]

op null : -> State .

ops idleProducer readyToSendProducer : -> ProducerState .

ops waitingConsumer readyToConsume : -> ConsumerState .

ops itemReady itemStored itemAccepted : -> ItemState .
endfm

Suponemos que las ecuaciones son confluentes y terminantes, es decir, podemos
usar las ecuaciones de izquierda a derecha para reducir un término ¢ a una tnica
forma candnica ¢’ (médulo los atributos de los operadores, como la asociatividad,
la conmutatividad o el elemento neutro) que es equivalente a ¢ (representan el
mismo valor).

El comportamiento dindmico de un sistema se especifica por medio de reglas
de reescritura de la forma

t—t' si (/\uz :v,-)/\(/\wj : Sj)/\(/\pk — qk)
i J

k

que describen transiciones locales y concurrentes del sistema. Es decir, cuando
alguna parte del sistema encaja con el patrén ¢ y se cumplen las condiciones,
entonces esa parte puede transformarse en la correspondiente instancia del pa-
trén t'. Las reglas de reescritura se incluyen en los médulos sistema (con sintaxis
mod. . .endm).

El siguiente médulo especifica el comportamiento del sistema productor-consumidor.

mod PRODUCER-CONSUMER is
inc PRODUCER-CONSUMER-SIGNATURE .
rl [produce] : idleProducer => itemReady readyToSendProducer .
rl [send] : itemReady readyToSendProducer => idleProducer itemStored .
rl [accept] : itemStored waitingConsumer => itemAccepted readyConsumer .
rl [consume] : itemAccepted readyConsumer => waitingConsumer .

endm

De hecho, este médulo se puede ver como la seméntica de reescritura, escrita
en Maude, de la red de Petri que se muestra en la figura 2.1, como se afirma
en [SMOO1a], donde los autores continuaron el trabajo comenzado en [MM90].
La idea es que un marcaje se puede representar como un término que especi-
fique multiconjuntos de lugares. Entonces, una red de Petri se puede ver como un
moédulo de sistema que indica cémo se pueden reescribir esos multiconjuntos, a
través de una regla de reescritura (incondicional) por cada transicién de la red,
que reescribe precondiciones de la transicién en postcondiciones.
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readyToSendProducer readyConsumer

itemReady itemStored itemAccepted

consume

idleProducer waitingConsumer

Figura 2.1: Red de Petri que modela un sistema productor-consumidor

La idea bésica es que se puede representar cada marcaje de una red P/T me-
diante el multiconjunto de lugares en el que hay tokens, de manera que el disparo
de una transicién se corresponde con una reescritura de esos multiconjuntos.

2.5. Maquinas de dos contadores (TCM)

Una méquina de contadores, o maquina de Minsky [Min67], es una maquina
de finitos estados que opera sobre un conjunto de contadores sobre los que puede
realizar las siguientes operaciones: chequear si el valor de un contador es cero,
incrementar el contador en una unidad o decrementarlo en una unidad (y si es
cero dejarlo como estd).

Nosotros nos centraremos en el caso en el que contemos tinicamente con dos
contadores. Formalmente, una mdquina de dos contadores (TCM por las siglas de
Two Counter Machines) consiste en un conjunto finito de estados 8 = {sq, ..., Sk}
y un conjunto de instrucciones J = Inc U Dec: Inc(i,s,t) € Inc incrementa el
contador ¢; en una unidad cuando la mdquina estd en el estado s, pasando a
estar en el estado t; Dec(i, s,t,u) € Dec decrementa el contador ¢; en una unidad
cuando estd en el estado s, pasando a estar en el estado ¢, si ¢; > 0, y simplemente
pasa al estado wu, en caso de que ¢; = 0. El estado inicial de la méaquina es
<80, C1 = 0, Cy = 0>.

Las TCMs son Turing-completas. En particular, la alcanzabilidad es indecidi-
ble para las TCMs. También es indecidible el problema de decidir si una configu-
racién de la forma (s,0,0) es alcanzable [Min67, HU79].

2.6. Nociones de simulacién

A lo largo de esta tesis iremos definiendo una serie de modelos para el estu-
dio de propiedades de seguridad y coordinacion de creciente capacidad expresiva.
Conforme vayamos introduciendo estos modelos los iremos comparando con los
demés. Para ello usaremos fundamentalmente la nociéon de simulacién mondtona,
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definida a continuacién, que preserva las propiedades en las que estamos intere-
sado, como probamos en esta seccién.

Primero veamos una versién débil de esa nocién de simulacién, que podemos
llamar simulacion débil, con la que nos tendremos que conformar en algunas oca-
siones.

Definicién 2.6.1 Diremos que un sistema de transiciones S1 = (E1, Vi, —1,€1)
es simulado débilmente por Sy = (FEaq, Va, —2,e2) por medio de h : By — Es si
h es inyectiva, h(e1) = ea y e1 —F ea < h(e1) —% h(e2). Diremos que un estado
e € FEy es estable si estd en la imagen de h.

Por lo tanto, la simulacién débil es completa respecto del sistema original, pero
sélo es correcta en computos que lleven a los estados que hemos llamado estables,
es decir, tiene computos que no se corresponden con simulaciones de cémputos del
sistema original, pero estos computos acaban en estados que no estan en la imagen
de h. Cuando probemos que una transformacién es una simulaciéon débil usaremos
una técnica de demostracién que podemos llamar de deteccion estdtica de basura,
ya usada en [FERA99, VRGFE99]. La técnica consiste en definir un conjunto
de estados con basura y probar que son subconjunto de los estados inestables
primero y que el sistema es incapaz de tirar la basura después, es decir, que a
partir estados con basura no se pueden alcanzar estados que no la tengan. De esta
forma podemos suponer que todos los estados por los que ha pasado un computo
que llega a un estado estable son estables y sin basura, lo que nos proporciona
mayor control sobre la naturaleza de los posibles computos. Usaremos esta técnica
en las demostraciones de la proposiciones 5.2.5 y 6.1.8.

Antes de definir la simulacién mondtona veamos un paso intermedio, que lla-
maremos simplemente simulacion.

Definicién 2.6.2 Sean S; = (E1, Vi, —1,e1) y So = (Fa, Vo, —9, €2) dos sistemas
de transiciones tales que So simula débilmente a S1 por medio de h. Diremos
que Sz simula a Sy si h(e1) —2 €] —2 ... —2 €, — € con €] inestable para
ie{l,...,n} implica:

» si €' = h(ey) para algin ey entonces e; —7 ea,

1

» sie es inestable entonces € —q €] —o ... —q €l —o h(ey) con el inestables

y el —7 ea.

La anterior definicién anade a las condiciones de simulacién débil la correccion
de todos los computos del sistema original. Intuitivamente, una transicién en
el sistema original es simulado por una secuencia de transiciones. La definicion
anterior establece que cualquier cémputo de la simulacién o bien es un estado
estable, en cuyo caso ese computo se corresponde con uno del sistema simulado, o
es un estado inestable, en cuyo caso basta dejar ejecutarse al sistema que simula
para que eventualmente alcance un estado estable, de manera que su cémputo
también represente un computo del sistema original.
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En nuestro caso necesitamos algo mas. Generalmente trabajaremos con mod-
elos en los que la nocién de orden es de vital importancia. El caso méas notable es
la definicién de recubrimiento que, como hemos visto, depende del orden consid-
erado. Necesitamos entonces simulaciones que también preserven ese orden.

Definicién 2.6.3 Sean S; = (E1, Vi, —1,e1) y So = (Ea, Va, —2, €2) dos sistemas
de transiciones tales que So simula a S1 por medio de h. Supongamos que (Eq1,C1)
y (Eq,C3) son dos cuasidrdenes. Diremos que (S2,C4) simula mondtonamente a
(S1,C1) si h y h=' son mondtonas respecto de Ty y Co y para todo ey € Ey y
eo € E9 \ h(E1) alcanzable se tiene que h(ey) g es.

Levantemos las anteriores definiciones a conjuntos de sistemas de transiciones.

Definicién 2.6.4 Diremos que un conjunto de sistemas de transiciones M’ sim-
ula (débilmente/mondtonamente) a otro M si para todo N € M existe F(N) =

N’ € M, con F computable, tal que F(N) simula (débilmente/mondtonamente)
aN.

La simulacién débil preserva la alcanzabilidad:

Proposicién 2.6.5 Si M’ simula débilmente a M y la alcanzabilidad es decidible
en M’ entonces la alcanzabilidad es decidible en M.

Demostracion. Es inmediato ver que por la definicion de simulacién débil, para
cada N = (E,V,—,ep) € My e € E, e es alcanzable en N si y sélo si h(e) es
alcanzable en F'(N), por lo que basta decidir la alcanzabilidad de este ultimo.

Veamos ahora que la simulacién mondtona preserva el recubrimiento.

Proposicién 2.6.6 Si M’ simula mondtonamente a M y el recubrimiento es
decidible en M’ entonces el recubrimiento es decidible en M.

Demostracion. Veamos que M se puede cubrir en N siy sélo si h(M) se puede
cubrir en F(N). Si M se puede cubrir, entonces My —* M J; M. Entonces se
tiene que h(My) —* h(M) y por la monotonia de h, h(M) C h(M) y por tanto
h(M) se puede cubrir en F(N). Veamos el reciproco. Si h(M) se puede cubrir es
porque existe M con h(My) —* M 3 h(M). Como la simulacién es monétona y
M 2 h(M) ha de existir M con M = h(M). Entonces tenemos que My —* M y
por monotonia de h~! se sigue que M J M y M se puede cubrir en N.

a

Cuando la simulacién lo es paso a paso, es decir, cuando toda transicion es
simulada por una unica transicion, la simulacién débil implica simulacién, como
vemos en el proximo resultado.



24 CAPITULO 2. PRELIMINARES

Proposicién 2.6.7 Sean S; = (E1,Vi,—1,e1) y So = (Ea, Vo, —2,e3) dos sis-
temas de transiciones y h : By — FE inyectiva tal que h(e1) = es. Si e — €3 &
h(e1) — h(ez), todos los estados alcanzables de So son estables y tanto h como
h=! son mondtonas entonces Sy simula mondtonamente a S;.

Demostracion. Claramente e; — eg < h(e;) — h(ez) implica que Sy simula
débilmente a S7. Veamos que esa simulacién no es estrictamente débil. Para ello
supongamos que h(ej) —9 €] —2 ... —2 €, — €' con €} inestables. Como todos
los alcanzables en So son estables se cumple que n = 0y ¢’ = h(eq), es decir,
h(e1) —2 h(ez) lo que, por hipétesis, implica que e; —; eg y por tanto So simula
a Sp. El resto de las hipdtesis nos dicen que la simulacién es mondtona y la tesis
se sigue.

a

Como corolario inmediato del resultado anterior podemos concluir que el con-
cepto de isomorfismo de la seccién 2.2 es méas fuerte que el de simulacion.

Corolario 2.6.8 Si h es un isomorfismo entre S y T y tanto h como su inversa
son mondtonas entonces S y T se simulan mutuamente.

Definicion 2.6.9 Diremos que dos conjuntos de sistemas de transiciones M y
M’ son equivalentes si se simulan mondtonamente mutuamente.

Asi que diremos que dos modelos son equivalentes cuando se pueden simular
mutuamente, es decir, cuando estdn en el nicleo de la relacién de orden que
define la simulacién mondétona. El siguiente resultado nos dice que, efectivamente,
la simulacién mondétona define tal nocién de orden.

Proposicion 2.6.10 La simulacion mondtona es un cuasiorden.

Demostracion. La reflexividad es trivial tomando F' como la identidad. Veamos
que es transitiva. Si M” simula a M’ a través de F’ y M’ simula a M a través de
F, veamos que entonces M” simula a M a través de F'o F’. Como M’ simula a M
existe F(N) que simula a N € M por medio de h. Como M” simula a M’ existe
F'(F(N)) que simula a F'(N) por medio de /. Veamos que F'(F(N)) simula a N
por medio de I/ o h:

= /1 es inyectiva por serlo h y h/.

(W o h)(Mo) = (Mj) = MY
" e —* €9 <= h(el) —* h(€2) = h’(h(el)) —* h/(h(eg)).

Supongamos que (h' o h)(e;) =" ef — ... — e, — €’ con e/ inestables.

Si e’ = h/(h(ez)) para algin ey por ser h' simulacién débil se tiene que
h(e1) —* h(ez), donde todos los estados intermedios que aparecen en ese
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computo son inestables. Entonces, por ser h simulacién se tiene que e; — eo,
como queriamos probar.

Supongamos ahora que €’ no es estable para h' o h pero que si lo es para
I, es decir, existe ¢’ tal que ¢” = h/(¢/) con €’ inestable para h. De nuevo,
por ser h’ simulacién débil tenemos que h(e;) —* €’ con todos los estados
excepto h(ep) inestables. Por ser h simulacién existe ey tal que e/ —* h(es)
(todos inestables excepto h(ez)) y e; — e2. De nuevo por ser i/ simulacién
débil concluimos que ¢’ = h'(e’) —* h/(h(ez)), como querfamos ver en este
caso.

Supongamos por tltimo que €’ tampoco es estable para h'. Sea &” el estado
anterior a €” mds cercano a él en ese computo que sea estable para I/,
es decir, & = h/(€'). Por ser h' simulacién existe e’ tal que & — €'y
e’ —* hW'(e). Ademds, h' es simulacién débil y h'(h(e1)) —* Rh'(€'), por
lo que h(e;) —* € y todos los estados intermedios son inestables para h.
Ahora, como h es simulacién ha de existir es tal que e; — e y @ —* h(eg).
Pues bien, €’ = h/'(¢') —* h'(h(e3)), como querfamos demostrar.

= La composicién de funciones mondtonas es mondtona. Veamos para con-
cluir que no existen inestables mayores que estables. Sea €” un inestable
cualquiera segin h' o h y supongamos que h'(h(e)) C €”. En particular, e’
es inestable para h' y, por tanto, para ¢ = h(e) se cumple que h/(¢') C ¢€”,
lo que nos lleva a contradiccién por ser b’ simulacién mondtona.






Capitulo 3

Computacion ubicua y redes de
Petri

En este capitulo vamos a introducir un primer modelo para el estudio de los sis-
temas ubicuos. Vamos a realizar una presentacién incremental a lo largo de la tesis,
anadiendo nuevas caracteristicas en los capitulos sucesivos. En esta aproximacion
nos vamos a fijar inicamente en la coordinacién, obviando cualquier referencia a
la seguridad. Asi, se puede ver el modelo que definiremos a continuacién como
punto de partida de esta tesis.

3.1. Redes ubicuas

Vamos a definir un modelo que llamaremos sistemas de redes ubicuas. Estos sis-
temas serdan de dos niveles. Por un lado tendremos procesadores, que se interpretan
como dispositivos inmoéviles, y por otro lado tenemos procesos, o agentes, que se
mueven entre los distintos procesadores. Tanto los procesos como los procesadores
estan representados por redes de Petri con transiciones especiales, que llamamos
de sincronizacion, usadas para la interaccién entre agentes y procesadores.

FEn lo sucesivo usaremos un conjunto A para referirnos a acciones auténomas y
un conjunto S para referirnos a nombres de servicios, comunes a todos los sistemas.
Estos nombres se pueden ver intuitivamente como las primitivas del estandar de
coordinacién o del estdndar de descubrimiento de servicios usado, y que, por tanto,
son conocidas por todo el mundo. Este conjunto da lugar a dos conjuntos disjuntos
de etiquetas de sincronizacién, S7 = {s? | s € S} y S! = {s! | s € S}. Ademas,
para identificar a las componentes proceso, usamos un conjunto N, de nombres
de procesadores.

Definicién 3.1.1 Una red procesador es una red de Petri etiquetada L= (P, T, F, \)
donde:

s P y T son conjuntos finitos y disjuntos de lugares y transiciones, respecti-
vamente,

27
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s FC(PxT)U (T xP) es el conjunto de arcos de la red,
s AT — AU S

Definicién 3.1.2 Una red proceso es una red de Petri etiquetada A= (P, T, F, \)
donde:

s P y T son conjuntos finitos y disjuntos de lugares y transiciones, respecti-
vamente,

s FC(PxT)U (T xP) es el conjunto de arcos de la red,
» AT — AU STUM, donde Mg={go L |l€N,}.

Los sistemas ubicuos estaran compuestos por una coleccion de redes procesador
que proveen de servicios a una coleccién de redes proceso. Por tanto, un procesador
tiene dos tipos de transiciones: transiciones auténomas (aquellas con \(t) € A) y
transiciones proveedoras (aquéllas con A(t) € S!). Las redes proceso, que pueden
migrar entre los distintos procesadores debido a la ejecucién de go, solicitan estos
servicios. Por tanto, una red proceso tiene tres tipos de transiciones: transiciones
autdnomas (aquellas con A(t) € A), transiciones de solicitud (aquellas con A(t) €
S7), y transiciones de movimiento (aquellas con A(t) € Ms).

Definicién 3.1.3 Un sistema ubicuo es un par de la forma N = (Np,Ny4) donde
Np={ly:Ly,...,lym: Ly} es una coleccion finita de redes procesador (o locali-
dades) y Ny = {A1,...,An} es una coleccion finita de redes proceso (o agentes),
conm>0,n>0yl; €N, para i =1,...,m distintas dos a dos.

N, (N) ={l1,...,ln} denotard al conjunto de nombres de procesadores en
N. La naturaleza estatica de las redes procesador, cuya localizacién estd fija,
subraya el caracter estatico de algunos dispositivos o sistemas como los sistemas
operativos. Por el otro lado, la naturaleza dinamica de las redes proceso, que
pueden moverse de un procesador a otro para obtener los servicios que solicita,
refleja el comportamiento de procesos en ambientes distribuidos.

Dado un sistema ubicuo denotaremos simplemente por P al conjunto de lu-
gares de todas sus componentes, tanto procesos como procesadores. Del mismo
modo, denotaremos simplemente por T al conjunto de transiciones de todo el sis-
tema y andlogamente con los arcos. Por ltimo, simplemente denotaremos como
A a la funcién que etiqueta todas las transiciones en 1" segtun las funciones que
etiquetan las transiciones de cada procesador o proceso.

Describimos la localidad en la que se encuentran los procesos en cada momento
por medio de una funcién de localizacién loc, que le asigna a cada proceso el
procesador en el que se encuentra.

Definicién 3.1.4 Dado un sistema ubicuo N, definimos una funcién de local-
izacién para N como loc : Ny — N, (N).
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Para completar la representacién del estado del sistema, definimos los marcajes
de los sistemas ubicuos como marcajes ordinarios de sus redes, que pueden ser
modificados siguiendo reglas andlogas a las reglas de disparo de las redes P/T.

Definicién 3.1.5 Un marcaje de un sistema ubicuo N es un par (M, loc), donde
M € M8(P) y loc es una funcion de localizacion para N.

Como hemos dicho antes, tanto los procesadores como los procesos pueden
realizar acciones autonomas, modeladas por las transiciones auténomas, cuya eje-
cucion no depende del contexto en el que se encuentre la red. La regla correspon-
diente para estas transiciones es la misma que para las redes de Petri ordinarias,
y en particular la localizaciéon de la red no cambia. Una red también puede mo-
verse de su localizacién actual a otra por medio de la ejecucion de una transicién
de movimiento, etiquetada por go [ con [ € N,, que especifica el destino [ del
movimiento. En este modelo basico no consideramos problemas de seguridad, de
manera que cualquier proceso podria desplazarse a cualquier procesador del sis-
tema. Finalmente, modelamos la concesion de un servicio s a través del disparo
sincronizado de dos transiciones, t1 €T y ta € T con A(t1) =s? y A(t2) =s!, que
se corresponden respectivamente con la peticion del servicio por parte de una red
proceso A y su oferta por parte de una red procesador L. Estas transiciones
sélo se pueden disparar simultdneamente, cada una de ellas siguiendo la regla ha-

bitual de disparo en redes de Petri, siempre que el proceso A, se encuentre en la
localidad L.

Definicién 3.1.6 Sea N un sistema ubicuo y (M,loc) un marcaje suyo. Una
transicion auténoma t€T con A(t) €A estd activada en el marcaje M si*t C M.
El marcaje de N alcanzado después del disparo de t es (M’,loc), donde M' =
M —°t+t°.

Definicién 3.1.7 Sea N un sistema ubicuo y (M,loc) un marcaje suyo. Una
transicion de movimiento, t € T con A(t) = go | € My, estd activada para el
marcaje M si*t C M. El marcaje alcanzado por N tras el disparo det es (M’ loc’),
donde:

s M =M —°t+1t°,

» loc’ es la funcion de localizacion para N que coincide con loc salvo para la
red proceso A que dispara t, para la que se tiene loc(A) = 1.

Definicién 3.1.8 Sea N un sistema ubicuo y (M, loc) un marcaje suyo. Un par
de transiciones de oferta/peticiéon de servicio, (t1,t2) € T2 con t| transicion de
A € Ny, ty transicion de | : L € Np, At1) = s?, AMta) = s! y loc(A) = [,
estd activado para (M, loc) si *ty + *to € M. El estado alcanzado por N tras el
disparo del par (t1,t2) es (M’ loc), donde

M' = M —°t; — *ty + 1} + t3.
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Por lo tanto, de una manera similar a como se hace en [CH94], representamos
la conectividad entre las distintas componentes, aunque de manera dinamica, ya
que también estamos considerando las distintas localidades.

Aunque los servicios se ofrecen concurrentemente, la definicién anterior garan-
tiza que su uso se hace en exclusién mutua, considerandolos servicios incompart-
ibles. Cuando un proceso pide un servicio s a un procesador, ambas redes sin-
cronizan el disparo de sus correspondientes transiciones. En este momento, el
servicio s deja de estar disponible, en principio, para cualquier otro proceso que
esté pidiendo acceso al mismo. Por otra parte, si hubiese varios procesos solicitan-
do el mismo servicio, la eleccién entre ellos se haria de manera no determinista.

En cualquiera de los casos anteriores escribiremos M[u)M’' o M % M’ si M/ es

el resultado de disparar la transicion o par de transiciones u desde M. Es mas, si A
es inyectiva y no hay confusion en ocasiones escribiremos M[A(u))M o M )

si u es una transicién y andlogamente si es un par de transiciones.

Definicion 3.1.9 Sea N un sistema ubicuo con marcaje inicial (Mo, locy). Dire-
mos que un marcaje (M, loc) es alcanzable si existe una secuencia de marcajes
(M, locy), ..., (M, locy,) = (M, loc) tal que (M;_1 loc;—1)[t;)(M;, loc;) para todo
1 =1,...,n. El problema de alcanzabilidad consiste en decidir si un marcaje dado
es alcanzable.

En cuanto al andlogo a la propiedad de recubrimiento de redes de Petri, para
tener una definicion més general permitiremos funciones de localidad parciales,
definidas s6lo para algunas componentes. Diremos que (M, loc) es un marcaje
parcial si loc es una funcién parcial.

Definicion 3.1.10 Sea N un sistema ubicuo con marcaje inicial (My, locg). Dire-

mos que un marcaje parcial (M, loc) se puede cubrir si existe un marcaje alcanzable
(M’ loc’) tal que:

«» M C M,
= para todo A € Dom(loc), loc(A) = loc'(A).

El problema del recubrimiento consiste en decidir si un marcaje parcial dado se
puede cubrir.

Es decir, estamos considerando el orden entre marcajes definido por (M, loc) C
(M',loc) < M(p) € M'(p) para todo lugar p.

3.2. De los sistemas ubicuos a las redes P/T

En esta seccién veremos que, por el momento, en realidad no hemos definido
mas que un mecanismo de azucar sintactico para redes de Petri ordinarias, que
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facilitan su uso para el modelado de sistemas basados en componentes y con movil-
idad. Una red P/T puede verse como un sistema ubicuo degenerado con una sola
componente procesador que no se mueve y no pretende sincronizar con ninguna
otra componente. Veremos que el resultado reciproco también es cierto, en el sen-
tido de que el comportamiento de cualquier sistema ubicuo puede ser simulado
monétonamente por una red P/T ordinaria. La simulacién, que més abajo de-
scribiremos con detalle, se basa en el hecho de que cada red puede tnicamente
moverse a un numero finito de localidades (las especificadas por sus transiciones
de movimiento) y puede sincronizar con un nimero finito de componentes.

Para simular las localidades, usaremos un conjunto de lugares del tipo (N, k),
de manera que un lugar de esa forma marcado representa la situacién en la que
la red N se encuentra en la localidad k. Las transiciones de movimiento deben
cambiar el marcaje de manera adecuada, de manera que si (N, k) estd marcado (y
por tanto, para cualquier [ tal que I # k el lugar (IV,[) no estd marcado) entonces
el disparo de la transicion t4,(k,!) mueve el token de (N, k) a (N,1).

La sincronizacién de dos transiciones t € T; y t' € T se puede simular en una
red de Petri ordinaria, fusiondndolas en una sola transicién para cada localidad,
de modo que el disparo de una transicién (¢,t,k) simule la sincronizacién de ¢
y t' cuando ambas se encuentran en la localidad k. Para ello, dicha transicién
tendrd como precondiciones los lugares (N, k) y (N', k) (si t es una transicién de
N y t' lo es de N'), para garantizar que solamente se sincronizan transiciones de
redes que estan en la misma localidad.

Veamos la construccion de manera formal.

Definicién 3.2.1 Sea N un sistema ubicuo. Definamos entonces la siguiente red
P/T, N* = (P*,T*, F*):

1. P*=PUPa, con Pa ={(A,k) | A€ Ny, ke N, (N)}

2. T* ={t| At) € A} U{tgo(k,1) |t €T, Xt)=gol, k€N (N)}U
{(t1,t2,k) | Mt1) = s, A(t2) = s?, t1 transicion de k}.

3. F* es el menor conjunto que satisface:

a) Si (t,p) € F entonces (y andlogamente para (p,t) € F):

= go l = (tgo(k,1),p) € F* para todo k € N.(N).

=s!= ((t,t',k),p) € F* para toda (t,t', k) € T*.

=s?= ((t',t,k),p) € F* para toda (t',t, k) € T*.

b) (t,t',k) € T* yt' transicion de A € Ny entonces ((4,k), (t,t',k)) € F*
y (.t k), (A k) € F*.

c) t transicion de A € Ny y A(t) = go k entonces ((A,1),tq0(1,k)) € F* y
(tgo(l, k), (A k)) € F* para todo | € N, (N).
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Figura 3.1: Ejemplo de red ubicua

Ademads, los marcajes del sistema ubicuo y su simulacién estdn en correspon-
dencia biunivoca, de la siguiente manera:

Definicién 3.2.2 Dado un sistema ubicuo N y un marcaje (M, loc) de N, defin-
imos el marcaje (M,loc)* : P* — N de N* de la siguiente manera:

» (M, loc)*(p) = M(p) para todo p € P C P*,

1 siloc(A) =k
0 en otro caso

s (M, loc)*((Ak)) = {
Probemos ahora la correccion de la simulacién anterior.

Proposicién 3.2.3 Dado un sistema ubicuo N, para la red P/T asociada N* se
tiene la siguiente relacion:

(M, loc) [u) (M',loc") < (M, loc)* [v) (M, loc")*,
donde
" MNu) e A u=u,
w u = (t1,t2), t1 transicion de A € Ny y loc(A) = k < v = (t1,t2,k),
» u transicion de A € Na, loc(A) =k y AMu) = go |l & v = ugo(k,1).

Demostracion. En primer lugar, ndtese que para cualquier marcaje (M, loc)
se cumple que (M, loc)*|p = M y que (M, loc)*|p, = (M',loc)*|p, para M y M’
cualesquiera.

= Por el punto 1 del apartado 3a de la definicién 3.2.1 se cumple que ®u vista
u como transicién de N coincide con *u cuando se ve u como transicién de
N*, al igual que ocurre con u®. Ademas, *u C Py u®* C P, por lo que la
tesis se sigue inmediatamente.

» Por el tercer y el cuarto punto del apartado 3a y por el apartado 3b de la
definicién 3.2.1 se cumple que *(t1,t2, k) = *t1 +*t2+{(A4,k)} y (t1,t2,k)® =
t3+t5+{(A, k)}. Veamos la implicacion a la derecha. Por hip6tesis *t1+°t2 C
M C (M,loc)*. Ademds por hipdtesis sabemos que loc(A) = k, por lo
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tgo(k, k)

” N

D2 (A k)

(4,0)

® tgo(l, k)

Figura 3.2: Traduccién del ejemplo de la figura 3.1 a redes P/T

que segun la definicién 3.2.2 se tiene que (M, loc)*((A,k)) = 1 y la tran-
sicién estd activada. Entonces (M, loc)* — *(t1,te, k) + (t1,t2,k)® = M +
(M, loc)* |y —* 1 —*ts — {(A, )} + 83+ 63+ {(A,k)} = M+ (M, loc)* |, =
(M’ loc)*.

Para la implicacién a la izquierda, basta tener en cuenta que *t; U® to U
{(A,k)} C (M, loc)* implica que *t; +*to C M y loc(A) = k. Ademds, como
(M’ loc)* = (M, loc)* —*t; —*to — {(A, k) } +t + 15+ {(A, k)} se sigue, que
M’ = (M, loc)|p = M — *t; — *tg + ] + 3.

= En este caso *ugo(k, 1) = *uU{(A,k)} vy ugo(k,1)®* =u*U{(A4,[)}. Parala im-
plicacién a la derecha, la transicién esta activada siguiendo el razonamiento
analogo al punto anterior. Ademads, (M, loc)* — *ugo(k, 1) +ugo(k,1)® = M +
(M, loc)*|py —*u—{(A, k) }+u*+{(A, 1)} = M'+ (M, loc")*|py, = (M, loc")*,
donde la penultima igualdad se debe al segundo punto de la definicién 3.1.7
y al segundo punto de la definicién 3.2.2.

A la izquierda, por hipétesis *u U {(A4,k)} C (M, loc)*, lo que implica que
*u C My loc(A) = k y la transicién de movimiento u estd activada. Por lo
tanto, (M’, loc")* = (M, loc)* —*u— {(A,k)} +u®* + {(A,1)} y, proyectando
sobre P, M' = (M’,loc’)|p = M —*u+u®. Por tltimo, si proyectamos sobre
Pa y por el dltimo comentario del parrafo anterior, se tiene que la funcién
de localizacién obtenida segtin la definicién 3.1.7 es loc’.

Proposicién 3.2.4 Las redes P/T simulan mondtonamente a las redes ubicuas.

Demostracion. Veamos que estamos en las hipotesis de la proposicion 2.6.7.
Por la proposicién anterior las redes P/T simulan paso a paso a las redes ubicuas.
Veamos que todo marcaje alcanzable es estable. En efecto, si M es alcanzable
entonces existe un unico k para cada A tal que M((A,k)) =1y M((A,1)) =0
para cada I # k. Esto es asi porque el estado inicial lo cumple y porque las inicas
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transiciones que modifican el marcaje en los Pg son las transiciones de la forma
tgo(k,1). Si M cumple lo anterior y dispara tg,(k,l) entonces M((A,k)) =0y
M((a,l)) =1 tras el disparo.

Entonces, si M es alcanzable con M ((A, k4)) = para cada A definimos (M, loc)
tal que M(p) = M(p) para p € Py loc(A) = ka, que verifica que (M, loc)* = M,
de modo que M es estable.

Por ltimo, veamos que tanto ( )* como su inversa son mondétonas. Pues
bien, teniendo en cuenta una vez mas que los marcajes alcanzables en la sim-
ulacién cumplen la anterior condicién, se tiene que (Mji,loci) T (My,locs) <
M, (p) < My(p) para todo p y loci(A) = loca(A) para todo A < (M, loci)*(q) <
(Mas, loca)*(q) para todo ¢ € P* < (My,locy)* T (Ma, loca)*.

a

En particular, la simulacion reduce tanto la alcanzabilidad como el recubrim-
iento de un marcaje (parcial) (M, loc) a la alcanzabilidad y al recubrimiento,
respectivamente, de (M, loc)*, de manera que se tiene el siguiente resultado.

Corolario 3.2.5 Los problemas de alcanzabilidad y recubrimiento en sistemas
ubicuos son decidibles.

Es mas, la anterior simulacion también preserva el recubrimiento que considera
marcajes parciales.

Ejemplo 1 Consideremos el sistema ubicuo de la figura 3.1, con una sola red (
sin transiciones de sincronizacién) situada en [. La correspondiente traduccién a
redes de Petri es la red de la figura 3.2. Por otro lado, a la izquierda de la figura 3.3
se muestra un sistema con dos redes, una red proceso y una red procesador, y esta
vez con transiciones de sincronizacién, aunque sin transiciones de movimiento. A
la derecha de la misma figura esta su traduccién a red P/T. Consideramos por
ultimo un sistema en el que se combinan las distintas caracteristicas, como el de
la izquierda de la figura 3.4, en el que simplemente hemos sustituido la transicién
auténoma del sistema ubicuo de la figura 3.3 por una transiciéon de movimiento.

3.3. Un ejemplo de aplicacién

Para ilustrar el comportamiento de los sistemas ubicuos, presentamos en es-
ta seccion un ejemplo que modela un sistema compuesto por tres redes proce-
sador, L1, Ly y L3, y una red proceso, A, situada inicialmente en L3 (figu-
ra 3.5). Podemos interpretar el procesador L; como un sistema electrénico de
notas [FC03, CDF*03] que requiere autenticacién para acceder a sus contenidos
(accién identificada mediante el servicio sg), y podemos entender Ly, como un
termémetro electrénico [Wan04], en el que la accién de consultar la temperatura
se corresponde con el servicio s3. Ademas, ambos procesadores pueden facilitar la
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Figura 3.3: Traduccién de sistema ubicuo a red P/T
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Figura 3.4: Otro ejemplo de sistema ubicuo y su simulacién mediante una red P/T

hora local, accién facilitada por el servicio s;. El procesador L3 es simplemente
un contenedor que puede albergar a las redes agente.

El proceso A puede moverse tanto al procesador L como a Lo, donde puede
pedir los servicios s2 y s3 (es decir, intentar ver los contenidos del sistema de notas
o preguntar la temperatura, respectivamente). Antes de ofrecer el servicio sg, el
procesador Ly requiere que se efectie un login, y en caso de que se haga satisfac-
toriamente entonces se hace un commit. Si el login no es satisfactorio entonces se
aborta el proceso. El procesador Ly no requiere ninguna autenticaciéon previa a la
concesion de sus servicios. Por otro lado, después del disparo de la transicién de
movimiento, el proceso A tiene cuatro transiciones activadas, las etiquetadas por
c?, 17, s97 y s37. Por tanto, estd dispuesto a recibir los servicios so 0 s3, incluso
cuando s requiere autenticacion. Es més, puede intentar hacer el commit sin un
login previo, intentando forzar asi el protocolo de comunicacién.
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Figura 3.5: Sistema ubicuo modelado por redes de Petri

=3I

En este contexto, estd claro que después del disparo de la transicién go o, el
proceso A obtiene el servicio s3 de su nueva localidad Lo, la cual tiene que actu-
alizarse (disparando la transicién update) antes de ofrecer otra vez sus servicios
(por ejemplo, si tiene que medir de nuevo la temperatura). El proceso A puede
disparar go l3 para volver a su estado inicial. Esta vez podria elegir disparar la
transicién go l;. Como consecuencia del disparo de esta transicién, el proceso A
se mueve a L1, donde se le pide hacer login antes de commit.

La siguiente traza se corresponde con la segunda de las situaciones, en la que
el proceso quiere recibir el servicio s2.

Mo [go 11>M1 [(l(?’ l')>M2 [(C?, C')>M3 [(82?, 82!)>M4 [go 13>M5 [T’>M0

donde si para ¢ = 0,...,5 escribimos M; = (M;, loc;) entonces:
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Mo = {p1,p5,pi} loco(A) =13
My = {p1,py,p3} loci(A) =1
My = {p2,py,p3} loca(A) =1
Mz = {ps,py,p3} locs(A) =1
My = {ps,ph,p5} loca(A) =1
Ms = {pa, ph, P} locs(A) =13

En el caso en el que el proceso decide buscar el servicio s3 la traza resultante
es mucho mas corta, ya que ese servicio no necesita autenticacién.

Mpolgo l2) M) [(s37, 831)) M4 [go 11) M
donde si para i = 1,2,3 escribimos M}, = (M, loc}) entonces:
M{ = {plvpévpé/ lOC/I(A) = Iy
My ={p1,p1,p5} loch(A) =1y
Mz = {p1,py. P} locs(A) =1
Nétese que tras la ejecucién de la primera traza se alcanzaba de nuevo el mar-
caje inicial, cosa que no ocurre en esta. Ello se debe a que el procesador Ly, después
de ofrecer el servicio s3, necesita disparar su transicion de sincronizacién u! para

poder volver a ofrecerlo, cosa que en este ejemplo no puede hacer sencillamente
porque ningun proceso tiene la correspondiente u?.

3.4. Extensiones del modelo basico

Las redes ubicuas nos permiten definir sistemas de dos niveles, centrandonos
en la oferta de servicios por parte de procesadores y su peticién por parte de
procesos méviles. Sin embargo, su simplicidad también tiene inconvenientes, que
se pueden mitigar en parte con la introduccién de algunas extensiones del modelo
bésico.

En primer lugar, en general los sistemas reales restringen tanto la movilidad
de los procesos como el acceso a sus recursos. En particular, los procesos no
emigran unicamente por si solos, sino que son los procesadores los que los mueven.
Por tanto, es razonable limitar el acceso a los procesadores dependiendo de su
disponibilidad para recibir procesos. Es mas, no sélo necesitarian el permiso del
procesador donde quieren emigrar, sino que también necesitarian el permiso del
procesador en el que se encuentran para moverse a cualquier otro.

En definitiva, resulta habitual tener que llevar a cabo una sincronizacién a
tres bandas, en la que intervienen tanto el proceso que se quiere mover, como
los procesadores de origen y de destino. Para ello, introducimos las etiquetas para
transiciones Igo [ y lin. Cuando en un procesador se puede disparar una transicion
etiquetada con Igo [ se permite que un proceso que pueda disparar la transicién
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go [ le abandone. Este movimiento sélo se puede llevar a cabo cuando el procesador
destino, [, puede ejecutar la transicién de admisién lin.

Definicién 3.4.1 Una red go-procesador es una red de Petri L = (P, T, F,\),
donde:

s P y T son conjuntos finitos y disjuntos de lugares y transiciones, respecti-
vamente,

s FC(PxT)U(T x P) es el conjunto de arcos de la red,
» \ es una funcion de T a AU S!'UM,, donde M, ={lin}U{lgo | l€N,}.

Definicién 3.4.2 Sea N un sistema ubicuo con redes go-procesador y sea (M, loc)
un marcaje suyo. Una tupla de transiciones de movimiento, (t1,t2,t3) € T3 con
t1 ETll, to€Ty y t3€le, )\(tl): lgo 1o, /\(752) =go ls y )\(tg) =lin, y lOC(Ak) =1,
estd activada para el marcaje si *t1 + *to + *t3 C M. El marcaje de N alcanzado
tras el disparo de (t1,t2,t3) es (M’ loc’), donde

. M — _ z o+ z v°,
vE{t1,ta,t3} vE{t1,t2,t3}
» loc’ es la funcién de localizacion para N que coincide con loc salvo para la
red proceso Ay, para la que se tiene loc(Ay) = la.

En este modelo extendido se podrian anadir ficilmente condiciones de auten-
ticacion: podriamos sustituir la etiqueta de transiciones lin por la coleccién de
etiquetas lin,, donde a recorre los nombres de los procesos, es decir, el nombre
del proceso que estd dispuesto a recibir el procesador. De esta manera, para lim-
itar el acceso a algunos servicios la red procesador podria discriminar entre los
distintos procesos del sistema, eso si, de manera estatica. En el proximo capitulo
introducimos un mecanismo mas flexible para abordar este problema.

Es fécil ver que las extensiones de esta seccién también son reducibles a redes
P/T mediante construcciones similares a las de la definicién 3.2.1, de modo que
no introducen expresividad extra, por lo que no las consideraremos a partir de
ahora. Para ello bastaria con modificar la construccion en la demostracién de la
proposicién 3.2.3, anadiendo en la simulacion transiciones (¢1,t2,t3) como las que
aparecen en la anterior definicién a 7, en lugar de las t4,(k,1) que tenfamos en
la definicién 3.2.1.

Como hemos visto, en este modelo los procesos deben incluir en su cédigo infor-
macion concreta acerca de sus movimientos, aunque en ocasiones estos se pueden
producir de manera no determinista (cuando existe una eleccién entre distintas
transiciones de movimiento). Es més, los procesos deben tener un conocimiento
estatico de los nombres de los procesos cuya entrada permiten. Esta suposicion es
muy restrictiva, comparable a a situacion que se tienen en algebras de procesos de
conectividad dindmica como CCS o CSP. Ademds, como comentabamos arriba,
de momento estamos desentendiéndonos totalmente de la seguridad. Los servicios
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se ofrecen de manera anénima, de manera que cualquiera que esté dispuesto a
recibirlo puede hacerlo, reaccionando el proceso que lo ofrece igual ante todos
ellos. En la proxima seccién extenderemos el modelo presentado en este capitulo
para superar estos dos problemas.






Capitulo 4

Redes de Petri moviles

En el capitulo anterior habldbamos de procesadores y procesos. Los procesos
podian migrar entre procesadores y sincronizar con estos. Sin embargo, procesos
y procesadores eran esencialmente lo mismo: redes de Petri capaces de sincronizar
con otras, algunas de ellas moviles. En el refinamiento del modelo que vamos a
llevar a cabo en este apartado para tratar con problemas de seguridad, vamos
a empezar por eliminar esa diferencia entre procesos y procesadores. Por tanto,
hablaremos sencillamente de componentes, abstrayendo de su naturaleza. Estas
componentes podran o no moverse, en la medida en la que tengan o no transiciones
de movimiento. Es més, en lugar de encontrarse en un procesador, diremos que se
encuentran en una localidad (que podra o no contener componentes inméviles),
para lo que consideraremos un conjunto £ de nombres de localidades. Abstrae-
mos del limite en el que son posibles las comunicaciones entre componentes, y
suponemos que éstas son posibles siempre que las dos componentes se encuen-
tren en la misma localidad. Por tanto, desde el punto de vista intuitivo, esta
generalizacién supone un acercamiento a la realidad ubicua, en la que distintos
dispositivos fisicos se comunican entre si por medios inaldmbricos y en la que
los dispositivos fisicos también pueden ser moéviles. Ademds, de esta manera se
prescinde de la necesidad de tener que asignar un nombre tnico y global para
cada procesador, como teniamos en el capitulo anterior, lo que de hecho era poco
realista en el campo de la computacién ubicua.

Con la intencion de realizar una presentacion progresiva de los modelos que
apareceran en esta tesis, hemos presentado en el capitulo anterior un modelo en
el que se obvia totalmente el tema de la seguridad. Los servicios se ofrecen de
manera totalmente uniforme, sin posibilidad de restringir su acceso de manera
selectiva. En otras palabras, los servicios se ofrecen o bien a todo el mundo o
bien a nadie. Asimismo, los servicios se reciben de manera anénima, de modo que
no se puede, una vez ofrecido el servicio, saber quién fue su beneficiario. En este
capitulo vamos a introducir un mecanismo que nos permitira realizar todas estas
acciones. Este mecanismo consiste en anadirles colores a nuestras redes, es decir,
considerar tokens distinguibles, que actuaran como identificadores de las distintas

41
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componentes.

Asi que la seguridad se basa en el conocimiento de ciertos nombres, en la
forma de tokens en las precondiciones. De esta manera se separa la seguridad de
la coordinacién, que dependia de las etiquetas de sincronizacién, que se podian ver
como primitivas del estandar de coordinacion usado, que son de dominio ptublico.

Antes de introducir ese mecanismo, y para hacer una presentacién incremen-
tal, vamos a extender el modelo de redes ubicuas con colores, pero no para la
seguridad, sino para tener unas primitivas para la movilidad més dindmicas. En
el capitulo anterior los destinos de los movimientos estaban especificados estatica-
mente en las etiquetas de las transiciones de movimiento, lo que indudablemente
era demasiado restrictivo. Para eliminar este handicap, vamos a considerar tam-
bién colores para las localidades, de manera que el destino de un movimiento se
especifique dinamicamente como uno de los tokens localidad que se toman de las
precondiciones.

4.1. Sistemas MSPN

Al igual que en el capitulo anterior, usaremos un conjunto A de etiquetas
para transiciones auténomas, pero ahora consideraremos que ademads tenemos
una etiqueta especial go € A. Ademds, usaremos como tokens los elementos del
conjunto de localidades £, de modo que Tokens = LU{e}. Denotaremos mediante
Sync al conjunto de etiquetas de sincronizacién S7 U S!. Por tltimo, usaremos un
conjunto de variables Var, con una variable distinguida € € Var.

Definicion 4.1.1 Una red de Petri mévil es una red de Petri coloreada etiquetada
N = (P, T,F,\,C), donde P y T son los conjuntos disjuntos y finitos de lugares y
transiciones, respectivamente, F: (PxT)U(T x P) — Var es una funcion parcial,
A: T — AU Sync es la funcion de etiquetado de las transiciones y C' : P — {o, L}
es la funcion de coloreado de lugares, tales que:

1. Para cada p y t tales que (t,p) € Dom(F) (resp. (p,t) € Dom(F)),

C(p) =e < F(t,p) = (resp. F(p,t) =¢)

2. Para cada t € T yp € P tales que \(t) € A, C(p) =L y (t,p) € Dom(F)
existe p’ tal que C(p') =L y F(t,p) = F(p/,t).

3. Para cada t € T con \(t) = go, existe un solo p con C(p) = L tal que
(pt) € F.

Escribiremos simplemente MSPN para referirnos a las redes de Petri méviles
(por las siglas de su nombre en inglés, mobile synchronizing Petri nets). Por homo-
geneidad en la definicién, estamos suponiendo que todos los arcos, es decir, todos
los pares en el dominio de F', estan etiquetados con una variable. Sin embargo,
las variables en los arcos s6lo son necesarias para especificar el flujo de tokens
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localidad de las precondiciones a las postcondiciones. Por ello, hemos introduci-
do la variable especial €, que etiqueta todos los arcos adyacentes a lugares que
contienen tokens ordinarios, como se dice en la primera condicién. La segunda
condicién impone que toda variable (excepto €) que aparezca en un arco saliente
de una transicién auténoma también debe aparecer en algin arco entrante en
dicha transicién, de manera que las transiciones auténomas sdlo puedan mover,
eliminar o incluso replicar los nombres de localidades, pero no crearlos. La tlti-
ma condicién establece la existencia de un lugar precondiciéon de tipo localidad
distinguido para las transiciones de movimiento, usado, como veremos enseguida,
para especificar el destino de los movimientos.

A las notaciones que usdbamos en el capitulo anterior, les anadimos las sigu-
ientes. Escribiremos pl(p,t) = pl(t,p) = p, tr(p,t) = tr(t,p) =t, Pr={p| C(p) =
T} para T € {o, L}, *tg = *t N Py, t = t* N Py, post(t) = {F(t,p) | p € t}.},
pre(t) = {F(p,t) | p € *te} y Var(t) = pre(t) U post(t). Con estas notaciones,
las tres condiciones de la definicién anterior se pueden sintetizar de la siguiente
manera:

1. Para todo a € Dom(F), C(pl(a)) = ® < F(a) =¢.
2. Para todo t € T tal que A\(t) € A, post(t) \ {e} C pre(t).

3. Para cada t € T' con \(t) = go, |*tc| = 1.

Definicién 4.1.2 Un marcaje M de una MSPN N = (P,T,F,\,C) es una fun-
cion M : P — MS8(Tokens) tal que M(Py) € MS(T) para T € {L,e}.

Un marcaje de un sistema MSPN no es s6lo una tupla de marcajes, una por
cada red, pues las localidades en las que se encuentra cada componente también
han de formar parte del estado.

Definicién 4.1.3 Un sistema MSPN es un conjunto N de MSPNs disjuntas. Un
marcaje M de un sistema MSPN es un par (M, loc), donde M es un conjunto de
marcajes, uno por cada componente de N y loc : N — L es una funcion que asigna
a cada componente su localizacion.

n

Cuando no haya confusién escribiremos P = |J P;, M (p) para denotar M;(p),
i=1

cuando p € P;; F(a) para F;(a), si a € F;; y A(t) para \;(t), cuando t € T;. Con
estas notaciones los marcajes serfan pares (M, loc) con M : P — M8(Tokens).

Como ocurre en cualquier tipo de red de Petri de alto nivel, las transiciones
se pueden disparar en distintos modos. Un modo especifica qué tokens toma la
transicion de cada una de sus precondiciones y qué otros anade en cada una
de las postcondiciones. Para nosotros seran simplemente funciones del conjunto
de variables que rodean una transiciéon al conjunto de tokens. Por homogeneidad,
hemos etiquetado también a los arcos adyacentes a lugares de tipo e con la variable
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especial €. Por tanto, serd esa variable, y sélo ella, la que pueda instanciarse al
token e. En los dibujos supondremos que los arcos no etiquetados lo estan con la
variable .

Definicion 4.1.4 Dado un sistema MSPN, llamaremos modo de una transicion
t € T a cualquier funcion o : Var(t) — Tokens tal que

olx) =esx=c.

Definamos ahora cémo se disparan los distintos tipos de transiciones que
hemos ido viendo. En lo sucesivo, supondremos para simplificar la notaciéon que
o(F(a)) =0 cuando a ¢ Dom(F).

Definicién 4.1.5 Sea N un sistema MSPN, t € T; con A(t) € A y M = (M, loc)
un marcaje de N. La transicion t estd activada en modo o si para todo p € °t,
o(F(p,t)) € M(p). Entonces decimos que t se puede disparar, y el marcaje de N
alcanzado tras el disparo de t en modo o es M = (M, loc’), donde:

1. Para todo p € P, M'(p) = M(p) — {o(F(p,t))} +{o(F(t,p))}.

2. Si M(t) # go entonces loc' = loc. En otro caso, loc'(N;) = loc(N;) para todo
j #1iyloc'(N;) =o(F(p,t)), donde p € *ty.

Dadas un par de transiciones de sincronizacion ty y to, escribiremos pre(tq,ty) =
pre(ty) U pre(ta), post(ti,ta) = post(t1) U post(ta) y Var(ti,ta) = pre(ty,te) U
post(ti,t2). Veamos entonces cuando dos transiciones de sincronizaciéon son com-
patibles. Las condiciones de compatibilidad se pueden ver intuitivamente como el
protocolo de comunicaciones o de coordinacién que se esta usando, por lo que son
condiciones meramente sintacticas: por un lado, las etiquetas de las transiciones
han de ser conjugadas, es decir, una debe de ofrecer un servicio y la otra solicitar
el mismo servicio; por otro lado, las dos transiciones deben cumplir conjunta-
mente la misma condicién que se impuso a las transiciones auténomas, es decir,
toda variable que aparezca en algtin arco saliente de cualquiera de las transiciones
debe aparecer también en alguno de los arcos entrantes de una de las dos.

Definiciéon 4.1.6 Dadas dos transiciones t1 y to de distintas componentes de un
sistema MSPN, diremos que son compatibles si:

1. A(t1) = s? y A(t2) = s! para algin s € S,
2. post(ty,ta) \ {e} C pre(ty,ta).

La definiciéon de modo para un par de transiciones de sincronizacién es analoga
a la definicién 4.1.4:
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Definicién 4.1.7 Sea (t1,t2) un par de transiciones compatibles de un sistema
MSPN. Llamaremos modo de (t1,t2) a cualquier funcion o : Var(ty,te) — Tokens
tal que

olz) =0 x=c¢c.

Definamos ahora cuando un par de transiciones de sincronizacién estd activado
en algin modo y qué marcaje se alcanza tras su disparo:

Definicién 4.1.8 Sea N un sistema MSPN, t; yt; dos transiciones compatibles y
M = (M, loc) un marcaje de N. Diremos que el par (t;,t;) estd activado en modo
o si para todo p € *t;U,, > {o(F(p,tn))} € M(p). El estado de N alcanzado
hedi,j}
tras el disparo de (t;,t;) en modo o es el marcaje M' = (M’, loc) donde para cada
peE P,
M(p)=Mp) - > {cF@.t)}+ Y. {o(F(tnp))}

he{i.j} he{i,j}

Tanto en el caso del disparo de una transicién auténoma como en el de un par
de transiciones de sincronizacién, escribiremos N(M)[u(o))N(M') (omitiendo N
cuando no exista confusién) para indicar que desde el marcaje M se ha obtenido
M’ después del disparo de la transicién u = t o del par u = (¢1,t2), en modo o.
Diremos que un marcaje M es alcanzable desde el estado inicial My si existe una
cadena
N(Mo)[u1 (1)) N(M1)[uz(02)) - .. N(Mp)[tn () N(M)

Llamaremos traza de N a cada secuencia como la anterior y denotaremos por [N]
al conjunto de trazas de N.
Por 1ltimo, consideramos el siguiente orden entre marcajes:

(M, loc) C (M, loc) < M(p) C M'(p) Vpe P

Un caso especial de sistemas MSPN son aquellos divididos en dos conjuntos
disjuntos de redes, como teniamos en el capitulo anterior, es decir, un conjunto
de redes procesador Np = {Ny,..., Nt} y un conjunto de redes proceso Ny =
{Ng+1,.-.,Np}, de modo que L = Np, A(t) € A\ {go} U S! para toda transicién
t de Np y A(t) € AU S? para cada t de Ny.

4.2. Ejemplo

En esta seccion presentaremos un ejemplo que ilustra los conceptos introduci-
dos en las anteriores definiciones. El proceso de la figura 4.1, situado en una
localidad llamada h, es un enrutador que envia a cualquier otro proceso que lo
solicite a una de las localidades k de un conjunto K de localidades donde se ofrece
cierto servicio. Mas concretamente, el enrutador comunica una de las localidades
en K cuando se sincroniza con €l por medio de la transicién ask.
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Figura 4.1: Enrutador
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Figura 4.2: Servidores

Cada vez que el enrutador asigna a un proceso solicitante una de estas local-
idades, él mismo se desplaza a ella (en un ejemplo més elaborado podria enviar
a un agente en lugar de desplazarse él mismo) para informar mediante la transi-
cién de sincronizacién etiquetada por next de que en un futuro préximo un nuevo
proceso puede llegar demandando el servicio. Los procesos que ofrecen el servicio
serv, situados en localidades distintas k € K, pueden ser como el de la figura 4.2.
El de la derecha seria una version restringida del de la izquierda, que puede ofrecer
el servicio solamente un determinado nimero de veces (tres en este caso).

Sélo tras la ejecucién del protocolo anterior se ofrecerd finalmente el servicio
serv. Nos preguntamos ahora qué propiedades tiene el servicio descrito en presen-
cia de los clientes. Consideremos en primer lugar el cliente descrito en la figura 4.3,
que interactuaria con el sistema de la manera deseada y esperada. Vamos a ilus-
trar este comportamiento a través de un computo generado por el enrutador, el
servidor (suponemos que trabajamos con el de la derecha de la figura 4.2) y ese
cliente. Vamos a escribir los marcajes como tuplas (M€, M* M€, loc) donde M¢€
es un marcaje del enrutador, M? es un marcaje del servidor y M¢ lo es del cliente.
Ademds, escribimos K/ = K \ {k} y cada M® con a € {e,s,c} lo representare-
mos mediante una secuencia (M®|p,, p1 : M*(p1),...,pn : M*(p,)) para todo
p; tal que M%(p;) # 0. Escribiremos u(a) para denotar el disparo de v en modo
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Figura 4.3: Cliente honesto

M} a=-e a=s a=c
i= ({p1}, 01 s K, pf: {h}) {a1, 43,43, 43} (ch = {h})
i=1] () K'py: {k},p5:{h}) {a2, 43,43} {a}
i= ({p2}, 01 : K',p5 - {h}) {a1,03, 43} (ch : {k})
i= ({ps}, P + K',p5 : {h}) {e2}
i= ({pa}, Py : K',p5 - {h}) 0
i= ({p1}, 01 s K p5 2 {h})

Figura 4.4: Marcajes de una traza con un cliente honesto

[e — e,d — a] y simplemente u para el disparo de u en modo [¢ — e|, pues
esas son las unicas variables que aparecen en todas las transiciones y pares de
transiciones compatibles del ejemplo. Por tltimo, como el servidor esta siempre
en k representaremos la funcién de localizacién simplemente con un par (l1,[3), de
modo que [ sea la localidad del enrutador y I la del cliente. Entonces la siguiente
es la traza en la que el cliente de la figura 4.3 obtiene el servicio. Las definiciones
de cada marcaje se pueden ver en la figura 4.4.

(ME, Mg, ME, (1)) ™ (e, Mg, b, () B2 (e, g, g, (v ) B8

(M, Mg, M5, G, ) 250 (0, Mg, g, (i, ) (g, na, v, ) 5

e e
(M, M3, M3, (I, k) O (g, D3, M, (o k) 5 (Mg, M3, M, (b, k)

Podriamos ademaés tener clientes como el descrito en la figura 4.5, que intentan
usar su permiso mas de una vez. Después de sincronizar en serv pueden moverse a
otra localidad, hacer algo y volver a la localidad del servidor que conoce sin tener
que volver a ejecutar ask. Claramente, sélo podran sincronizar de nuevo para
obtener el servicio si esa localidad estaba en K maés de una vez y el enrutador la
selecciona de nuevo. En ese caso se avisaria al servidor de que puede arribar un
nuevo cliente, momento que podria aprovechar el cliente malicioso para robarle el
servicio.

Formalmente, si escribimos M¢ para referirnos a los marcajes del cliente de
la figura 4.5 y M€ para hacer los propio con el cliente de la figura 4.3 entonces
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se podria ejecutar la traza anterior (usando t¢ cada vez que alli se usaba tf),
pero obteniendo un marcaje M{ = ({ca},c, : {k}), que podria convertirse, tras
el disparo auténomo de go y algo en Mf = ({c1}, ¢ : {k}), localizada en algin
" € L. El marcaje Mg coincide con M§ excepto por el hecho de que p} : K’ en el
primero y p} : K en el segundo. También coinciden M y M; excepto por el hecho
de que el segundo tiene un token menos en g3. Si denotamos M/ al marcaje M¢
con K\ {k} en p} y M/® a M7 con un token menos en g3 entonces, suponiendo que
k € K', se podria volver a disparar la secuencia anterior, pero esta vez primada,
con Mgl y en presencia (de momento inadvertida) de M¢.

(Mg, Mg, Mg ME, (o1, 0)) T8 (e, e, g M () (Y

’ <(k ’ Sk
(e, Mg, Mg Mg, (b, 1Y) B8 (e g g g, (k1) 2

(Mo, ML, M ME, (k, b, 1) B3 (e, s, Mg ME, (k, &, 1Y)

donde anadimos una tercera componente a las funciones de localizacién represen-
tando la posicién del cliente malintencionado. Llegado este punto podrian ocurrir
dos cosas. Podrfan sincronizar Ms y M}* como hizo antes M. Sin embargo, tam-
bién podria intervenir el cliente malintencionado, aprovechando el momento para
moverse a la localidad k y robarle el servicio:

/ ek / e
(Mg, M, ME  ME, e,k 1) S8 (Mge, e, M ME, (e K, ) s

(M/ev Mésv M3Cl7 Mf, <k7 k, l/>)

donde MS = ({ca},c, : {k}) e, intuitivamente, el cliente malintencionado le ha
robado el servicio al cliente honesto. Notese que, ademas, los estados del enrutador
y del servidor vuelven a ser los andlogos al estado inicial (una localidad k& menos
en p} y un token menos en ¢3), que serfan también los estados alcanzados si el
cliente honesto hubiese obtenido su servicio, lo que se puede interpretar como que
el enrutador y el servidor no son conscientes de que se ha producido un ataque
aunque ciertamente este no pasa inadvertido para el cliente honesto, quien ya
dificilmente puede recibir el servicio.

Podrian aparecer también clientes como el de la figura 4.6, que ni siquiera
intentan obtener el servicio, sino que se desplazan a una cierta localidad en L,
donde estan dispuestos a vender su permiso. Entonces pueden seguir estafando,
vendiendo el mismo permiso, hasta que decidan escaparse mediante el disparo de
la transicion escape e ir a otra localidad de L para volver a venderlo alli.

Obviamente, el sistema es vulnerable ante cualquiera de los ataques que hemos
visto, correspondientes a la existencia de clientes con un comportamiento distinto
del esperado en principio. Todos ellos representan un uso ilegitimo de participantes
legitimos, en el sentido de que conocen inicialmente la localidad h donde se puede
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pedir el servicio. Podemos interpretar la situacién como el ofrecimiento de uso de
un cierto servicio a una comunidad o grupo de usuarios, haciendo publica al efecto
la localidad h. El uso adecuado del servicio es una responsabilidad compartida de
todo el grupo. Los ejemplos anteriores serian ejemplos de usuarios del servicio que
hacen un uso ilegitimo, no solidario del mismo.

Por tanto, solamente podemos asegurar que cualquier concesién del servicio
serv se corresponde con una ejecucién de ask, pero no, como hemos visto, que
las partes que sincronizan en ambos casos sean las mismas. De hecho, en este
modelo es imposible dar semejante garantia, ya que no existen mecanismos para
discriminar a los distintos procesos. Discutiremos una forma de conseguirlo en la
seccion 4.4.

4.3. De los sistemas MSPN a los sistemas ubicuos

En el presente capitulo hemos extendido el modelo del capitulo anterior para
hacer dindmico el conocimiento de localidades y permitir la especificacién del
destino de los movimientos también de manera dindmica. Para ver que los sistemas
MSPN en efecto extienden a los sistemas ubicuos basta tener en cuenta que todo
sistema ubicuo puede verse como un sistema MSPN. En efecto, si N = (Np, Ny4) es
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Figura 4.7: Representacién de sistemas ubicuos con sistemas MSPN

un sistema ubicuo con Np = {ly : L1, ...,y : Ly} y Na = {A4y,..., A, } entonces
basta considerar el sistema MSPN N* = {L1,..., L, A}, ..., A} } donde cada A
tiene un lugar extra p; para cada transicién etiquetada por go [ que contiene al
token localidad [, unida sélo a esta a través de dos arcos etiquetados por la misma
variable nueva d (véase la figura 4.7).

Ademads, como veremos a continuacion, la flexibilizacién que supone el modelo
presentado en este capitulo no afiade poder expresivo a nuestro modelo, debido a
que el conjunto de tokens localidad que pueden aparecer en los marcajes est4 fijado
desde el principio.

Vamos a simular los sistemas MSPN usando sistemas ubicuos. Més concre-
tamente, usaremos una variaciéon de los sistemas ubicuos, que podemos llamar
sistemas ubicuos planos, en la que no existe la distincién entre procesos y proce-
sadores, de manera que todas las redes pueden sincronizar entre si (no sélo pro-
cesos con procesadores), y las componentes pueden moverse o no solamente en
la medida en la que tengan transiciones de movimiento o no. Por lo tanto, un
sistema ubicuo plano es sencillamente un conjunto de redes componentes, donde
cada red componente es una red P/T etiquetada con etiquetas de elementos en
AU Sync donde go k € A para todo k € L, y su comportamiento es andlogo al de
los sistemas ubicuos del anterior capitulo.

Proposicién 4.3.1 Las redes P/T pueden simular mondtonamente a los sistemas
ubicuos planos.

Demostracion. Una construccion idéntica a la vista en la definicién 3.2.1 nos
da una red P/T a partir de un sistema ubicuo plano. En aquel caso, se anadia
una serie de lugares para cada agente, uno por cada procesador. En este caso hay
que anadir un lugar por cada red y cada nombre de localidad que aparece en el
marcaje inicial. Ademads, las transiciones (t1,t2, k) € T cumplian que ¢; era una
transicion de un proceso A y ty de un procesador llamado k, por lo que bastaba
anadir la condicién de que (A, k) fuese precondicién y postcondicién de (t1,to, k).
En esta caso, t; y to pueden ser dos transiciones cualesquiera, y por lo tanto,
habria que anadir arcos para que tanto la red que dispara t; como la que dispara
to estén en la localidad k. Entonces la tesis se sigue siguiendo las demostraciones
de las proposiciones 3.2.3 y 3.2.4.
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De ahora en adelante, siempre que hablemos de sistemas ubicuos nos referire-
mos a sistemas ubicuos planos.

Veamos entonces que los sistemas ubicuos simulan los sistemas MSPN. Como
no hay mecanismo de creacién de nuevas localidades, el conjunto K de tokens
localidad que pueden aparecer en cualquier marcaje alcanzable es precisamente
el conjunto de localidades que aparecen en el marcaje inicial, que es finito. Por
tanto, podemos simular la aparicion de un token k& € K en el lugar p mediante un
token negro en un lugar especifico para k, pr. Ademas, tendremos una transiciéon
distinta, que denotaremos t(¢), para simular el disparo de t en modo o, que tenga
a pr como precondicién o postcondicién, sélo si ¢ instancia a la variable que se
encuentre en el arco correspondiente a k. Veamoslo formalmente.

Definicién 4.3.2 Sea N = {Ny,..., N} un sistema MSPN con N; = (P;, T;, F;, \i, C;)
y (M, loc) el marcaje inicial de N. Si K es el conjunto de todos los elemen-

tos de L que aparecen en (M, loc) (que es finito) definimos el sistema ubicuo
N* ={Ny,...,N}} con N} = (P}, T, FF,\}) de la siguiente manera:

1. PF={pr |pe P,Ci(p) =L, ke K}U{p e P, | Ci(p) =e}.

2. T ={t(o) |t € T;, \(t) € A, 0 modo de t}U
{(t,t) (o) | teT;, t' €T, t yt' compatibles, o modo de (t,t')}
Ai(t) si Ai(t) # go.

3. Ai(tlo)) = { go k si Ni(t) = go y o(*te) = {k}.

o= { 1IN 2

4. FF es el menor conjunto que, para cada (p,t) € F; (y andlogamente para

(t,p) € F;), satisface las condiciones siguientes:

a) Ai(t) € A y Ci(p
b) Ai(t) € Ay Ci(p
c) Ni(t) ¢ Ay Ci(p
d) \i(t) ¢ Ay Ci(p

= e = (p,t(0)) € F}, para todo t(o) € T}.

=L = {(pr, t(0)) [ o(Fi(p, 1)) = k} C F.

o = (p,(t,t')(0)) € FF, para todo (t,t')(0) € T}
=L = {(pr, (t,1)(0)) | o(Filp, 1)) = k} C Fy'.

—_ — — —

Los marcajes de la red original y los de su simulacion estdan relacionados de la
siguiente manera.

Definicién 4.3.3 Dado un sistema MSPN N y un marcaje (M, loc) de N, defin-
imos (M, loc)* como el marcaje de N* dado por (M*,loc) tal que:

» M*(p) = M(p) para cada p € P,.

» M*(px) = M(p)(k) para todo py € P*.
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Proposicién 4.3.4 Dado un sistema MSPN N y un marcaje (M, loc) de N, para
el sistema ubicuo asociado N* se tiene

N(Mi, locy) [u(o)) N(Ms, locy) <= N*(My, loc)* [v) N*(Ma, locs)*
Ademds:

= Au) € A S v =u(0o).

s u = (t,t) & v = ((t, 1) (0), (t2, t1)(0).

» ANu) =g0, 0(*ug) ={k} < v=u(o) y A\(v) = go k.

Demostracion. En primer lugar, téngase en cuenta que por definiciéon de mul-
1sio(F(p,t) =k

ticonjunto tenemos que {o(F(p,t))}(k) = { 0 en otro caso

» Por hipétesis o(F(p,u)) € M;(p) para todo p € Py Ma(p) = M(p) —
{o(F(p,u))} +{o(F(u,p))}. Veamos en primer lugar que la transicién u(o)
estd activada. Por la definicién 4.3.2 tenemos que *u(c) = {p € P | p €
*utUfpk | p € *u, o(F(p,u) =k} yu(o)®* ={peP|peculUipl
p € u®, o(F(u,p)) = k}. Sea p € *u(c). Si p € P entonces p € *uy
M;i(p) = Mi(p) > 0. Si p = ¢ entonces ¢ € *uy k = o(F(q,u)) € Mi(q),
con lo que M7 (p) = Mi(q)(k) > 0y se tiene que u(o) estd activada.

Veamos que los cédmputos se preservan. Para ello, nétese que por el pun-
to 4a de la definicién 4.3.2, *u(o)(pr) = {o(F(p,u))}k) v u(o)®(pr) =
{o(F(u,p))}(k). Entonces M (pi) — *u(o) (pe) + u(o)*(pr) = Mi(p)(k) —
{o(F(p,u)}(k) +{o(F(u,p))} = Ma(p)(k) = Ma(px). Andlogamente, por
el punto 4b, se tiene también para todo p € P, de modo que M5 =
My — *u(o) + u(0)® y la tesis se sigue. Para el reciproco basta seguir el
razonamiento inverso.

= En el caso de que las transiciones de sincronizacién, se cumple que ¢ y to
son compatibles si y sélo si (t1,t2)(0) v (t2,t1)(0) lo son. En efecto, por la
definicién de A* en 4.3.2 tenemos que si A(t1) = s? y A(t2) = s! entonces
AN ((t1,t2)(0)) = s(ta, t1)? y A*((t2,t1)(0)) = s(te, t1)!, y reciprocamente. La
condicién de activacion de las transiciones y su disparo se obtiene de manera
analoga al punto anterior.

= De nuevo, la activacién y disparo de la transicién son similares a los puntos
anteriores, de modo que nos centramos en los movimientos. Por definicién
de \* se tiene que \*(u(0)) = go k si y sblo si o(*ug) = {k}, por lo que en
ambos casos, segin las definiciones 4.1.5 y 3.1.7, la funcién de localizacién
resultante es la que coincide con loc; en todo su dominio excepto en la
componente que dispara la transicién, donde toma el valor k.
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En el teorema anterior estamos sobrecargando la notacién, ya que a la izquier-
da de la equivalencia u(c) representa “el disparo de u en modo ¢”, mientras que
a la derecha v(o) quiere decir “el disparo de la transicién v(o)”.

Proposiciéon 4.3.5 Los sistemas ubicuos simulan mondtonamente a los sistemas
MSPN.

Demostracion. Veamos que estamos en las hipotesis de la proposicién 2.6.7.
Por el resultado anterior los simulan paso a paso.

Dado un marcaje (M, loc) de N* definimos el marcaje (M, loc) de N dado por
M (p)(a) = M(pa), que verifica que (M, loc)* = (M*,loc) = (M, loc), asi que todos
los marcajes son estables y, por tanto, todos los alcanzables también. Por ultimo,
Mi(p) € Ma(p) & Mi(p)(a) < My(p)(a) para todo a < M (pa) < M3(pa) y
por lo tanto (My,loc1) C (Ma,locs) < (M, locy) T (M, locs) < (M, locy)* C
(My, loca)* y tanto ( )* como su inversa son monétonas.

a

Corolario 4.3.6 La alcanzabilidad y el recubrimiento son decidibles para los sis-
temas MSPN.

Demostracion. Esas propiedades son decidibles para los sistemas ubicuos, como
probamos en el corolario 3.2.5, y la construccién anterior las preserva por ser una
simulacién mondétona.

4.4. Autenticacién

El mecanismo que hemos visto en las secciones anteriores no nos permite tratar
propiedades de seguridad que requieran autenticacién. Por ejemplo, en el modelo
anterior es imposible controlar el niimero de veces que un proceso obtiene un
servicio o el orden en el que los servicios han de recibirse. Asi que es necesario un
modelo méds robusto respecto de los temas de autenticacién.

Proponemos un mecanismo de identificacion local que es suficiente en algunas
aplicaciones y no tan costoso en lo que respecta a las comunicaciones como una
infraestructura de autenticacion global cldsica, que no siempre se puede permitir.

Tomaremos simplemente N como nuestro dominio de identificadores. Sin em-
bargo, no queremos que los nombres producidos puedan ser falsificados por los
demas. Para evitar esta posibilidad consideraremos para cada proceso un conjunto

disjunto con los demds, de modo que el dominio de identificadores serd Id = €PN.
i€l
Asi que en definitiva los identificadores tendran la forma (i,m) coni € I y m € N.
Entonces, para formalizar que los nombres no puedan ser falsificados, supondremos
que cada ¢ € I pertenece a un sélo proceso y que cada proceso sélo tiene construc-

tores de pares (i,m) para los indices ¢ € I que le pertenecen. Estos constructores
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son simplemente transiciones especiales, etiquetadas con succ € A, que toman un
token (z,m) de un lugar precondicién distinguido y devuelven un token (i, m+1) en
algunos lugares postcondicién. Por simplicidad, supondremos que hay una copia
de los naturales por cada red, es decir, que I = {1,...,|N|} y los identificadores
de la forma (i, m) pertenecen a N;.

Una vez definido el modelo con primitivas de autenticacién, rara vez nos
referiremos al anterior modelo, que no contaba con esas primitivas. Por ello, lla-
maremos sistemas MSPN al modelo con esas primitivas, y diremos sencillamente
cuando sea necesario que el sistema no tiene creacién de nombres o que no tiene
identificadores.

Usaremos las siguientes nuevas notaciones: un conjunto de variables Var =
Vare U Varg U Varyg con Vare = {e}, 77,77 € Varyy y un conjunto Var sy C
Vary;. A las variables de Var ., las llamaremos variables de autenticacion.
Tomamos Tokens = LU Id U {e} y CTokens = L U Id. Usando estas notaciones
y las que vimos en la seccién anterior tenemos las siguientes definiciones:

Definicién 4.4.1 Una MSPN es una red de Petri etiquetada N = (P, T, F,\,C)
donde P es el conjunto finito de lugares, T es el conjunto finito de transiciones,
disjunto del anterior, F : (P x T)U (T x P) — Var es una funcion parcial del
conjunto de arcos a las variables, C : P — {L,Id, e} es una funcion que colorea
los lugares y A : T — AU Sync es una funcion que etiqueta las transiciones, de
modo que:

1. Para todo a € Dom(F), C(pl(a)) =T < F(a) € Varyg,

2. Eziste a lo sumo unt € T con \(t) = succ. Si A(t) = succ entonces existe
¢t € P con C(c) = Id tal que:

» 77,77 ¢ Var(t') para t’ # t,
» F(t,e;) =77 y F(t,p) # 7~ para todo p € P,
» F(pt) =7 @p=c,

3. Para todo t € T, post(t) \ {e, 77} C pre(t),

4. Para todo t € T con A(t) = go, |*tc| = 1.

Asi que una MSPN como las del capitulo anterior, sin creacién de nombres, no
es mas que una MSPN segin la definicién anterior tal que C(p) # Id para todo
p € P. De hecho, incluso si existen lugares de tipo identificador, podriamos seguir
considerandolas como en el capitulo anterior cuando A(¢) # succ para todo ¢t € T'.

Definicién 4.4.2 Un marcaje M de una MSPN N = (P,T,F,\,C) es una
funcion M : P — M8(Tokens) tal que M (Py) C MS(T) para T € {L,Id,e}.

Los sistemas MSPN se definen de modo similar a los de las secciones anteriores:
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Figura 4.8: Transiciones auténomas (izquierda) y de sincronizacién (derecha)

Definicién 4.4.3 Un sistema MSPN es un conjunto N = {N;}_, de MSPNs
disjuntas. Un marcaje M de un sistema MSPN es un par (M,loc) donde M =
(Mjy, ..., M,) es tal que cada M; es un marcaje de la MSPN N; y loc : N — L es
una funcion que lleva cada MSPN a una localidad.

Para definir correctamente el comportamiento de la nueva transiciéon especial
succ tenemos que asegurar que se cumplen dos condiciones: por un lado, los modos
de transiciones succ s6lo pueden consumir tokens (i, m) que pertenezcan a esa red;
por otro lado, el valor que toma 71 ha de ser el sucesor del valor tomado por 7.

Definicién 4.4.4 Con las notaciones anteriores, dada una transicion t € T; con
A(t) € A, un modo de t es una funcion o : Var(t) — Tokens tal que

1. o(z) € T x € Varg para T € {o, L, Id}.

2. Sitt, 7= € Var(t) entonces o(t7) = (i,m) y o(r) = (i,m + 1) para algin
m € N.

Al definir el modo de un par de transiciones podemos ignorar las nuevas vari-
ables, ya que éstas no aparecen en las sincronizaciones. De modo que la definicién
de modo de un par de transiciones sincronas sera similar a la presentada en las
secciones previas, excepto por las variables de autenticacién.

Definicion 4.4.5 Dadas dos transiciones de sincronizacion ty y to, diremos que
son compatibles si:

1. M(t1) = s7 y A(t2) = s! para algin s € S,
2. post(ty,ta) \ {e} C pre(ty,ta),

3. Si z € pre(t;) N Var ayn entonces z € pre(t;) para i,j € {1,2}, i # j.

Por medio de la sincronizacién obtenemos tanto la comunicacién de iden-
tificadores como la restricciéon de esas comunicaciones. La comunicaciéon se ob-
tiene usando una variable en post(t1) \ pre(t1) y en pre(ty) (o viceversa), como
la variable z a la derecha de la figura 4.8. Se trata por tanto de una primiti-
va de comunicacién sincrona, a través de un canal publico. La restriccion de las
comunicaciones se obtiene gracias a las variables de autenticacién, usando una
variable en pre(t1) N Var gu,. Por definicién de compatibilidad de transiciones de
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Figura 4.9: Enrutador con autenticacion

sincronizacién, ha de ocurrir que esa variable también esté en pre(ty) (como la
variable  a la derecha de la figura 4.8), lo que fuerza que la sincronizacién sélo
tenga lugar cuando esa variable (la x del ejemplo) se pueda instanciar al mismo
valor en las dos componentes, es decir, cuando ambas conocen dicho valor. Sigu-
iendo la analogia con el calculo 7, si ademads de esa restriccién en la interaccion se
establece una comunicacion mediante el mecanismo antes mencionado, entonces
se trataria de una comunicacién a través del canal protegido que se llama como
el valor al que se instancia la variable de autenticacion.

Nétese que si para una transicion ¢ de sincronizacion existe una variable
x € Varawn que etiqueta arcos postcondicién, pero ninguno precondicién, en-
tonces ningtn par (¢,t') puede cumplir las condiciones de la anterior definicién.
Si x ¢ pre(t') entonces no se puede cumplir el segundo punto, y si z € pre(t’)
entonces no se puede cumplir el punto tercero. Por lo tanto, esa variable ¢t nun-
ca estard activada, asi que de ahora en adelante podemos suponer que nuestros
sistemas no tienen transiciones que cumplan esas condiciones.

Definicién 4.4.6 Dado un par de transiciones compatibles (t,t'), llamaremos
modo suyo a una funcion o : Var(t,t') — Tokens tal que o(x) € T < x € Varg
para T € {o L Id}.

Con estas notaciones y definiciones, las reglas de disparo de transiciones auténo-
mas y sincronas son idénticas a las expuestas en las secciones anteriores. Ademas,
el hecho de haber introducido generacién de identificadores no modifica la nocién
de orden considerado.
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Figura 4.11: Cliente honesto

4.5. Ejemplo: protocolo de autenticacion distribuido

El siguiente ejemplo es una extensién del visto en la seccién 4.2, ilustrando
los mecanismos de autenticacién que acabamos de introducir. Ahora cuando un
proceso le demanda el servicio al enrutador (véase la figura 4.9) este le devuelve
no sélo la localidad donde el proceso debe ir, sino también un identificador tinico
por medio de la variable cert, que servird para garantizar que el iinico proceso que
pueda acceder al servicio como consecuencia de esta solicitud sea el que ensefie el
identificador facilitado. Asimismo, cuando el enrutador y el servidor sincronizan en
las transiciones etiquetadas por next el enrutador le da al servidor el identificador
que le proporcioné al cliente. Ademas, esta sincronizacién se asegura por medio
de la variable de autenticacién id, de manera que el enrutador solamente le puede
dar el permiso correspondiente al servidor adecuado.

Para garantizar que el cliente que accede al servicio es el que lo demandd, el
servidor debe comprobar que el proceso dispuesto a sincronizar con él dispone del
ticket oportuno (ver figura 4.10), a través de la variable de autenticacién match.

Por supuesto, habria que modificar también los clientes como corresponde. La
figura 4.11 muestra al cliente honesto de la figura 4.3, modificado para que pueda
seguir el nuevo protocolo. La tinica diferencia es el nuevo lugar ¢4 donde almacena
el identificador tras la transicién ask y que utiliza para mostrarlo en el disparo de
serv.

La primera traza de las vistas en el ejemplo de la seccién 4.2 lo sigue siendo
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Figura 4.12: Marcajes de una traza con un cliente honesto usando autenticacién
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Figura 4.13: Ataque DoS

con las modificaciones vistas, si consideramos los marcajes dados por la figura 4.12
(omitiendo pf : {0}, que aparece en Mf para todo 7).

Se puede ver que ahora si se evitarian los ataques que vimos en la seccién 4.2.
Efectivamente, como los identificadores no se pueden falsificar, cada uno de ellos
se corresponde con una oferta del servicio. Por consiguiente, no tiene sentido in-
tentar acceder al servicio mas de una vez. Es cierto que un cliente podria ceder
su permiso para acceder al servicio a otro proceso, pero en este caso perderia
la posibilidad de acceder él mismo al servicio, a menos que “engafiara”’ al corre-
spondiente arrendatario quedandose con una copia del permiso y precipitandose
a hacer uso del mismo. De modo que el sistema seria seguro si suponemos que no
nos importa quién accede finalmente al servicio, a sabiendas de que en cualquier
caso se trata o bien de quien recibié el permiso, o de algiin delegado suyo.

Sin embargo, un ataque como el de la figura 4.13 atin podria darse. Este
proceso sigue el protocolo hasta el momento en el que tiene que sincronizar con
el servicio. En este punto se bloquea, de manera que no le puede dar servicio a
mas clientes, provocando asi un ataque de denegacién de servicio, (o DoS por sus
siglas en inglés, Denial of Service). Otro ataque de este estilo podria consistir
en recibir primero el servicio y después intentar recibirlo de nuevo, causando un
bloqueo en el proceso que lo ofrece. Estas situaciones se pueden evitar anadiendo
a dicho proceso una transicién auténoma abort que reinicialice el sistema en ese
momento.



4.6. GENERACION DE NOMBRES ABSTRACTOS 99

4.6. Generacion de nombres abstractos

En la seccién anterior hemos introducido un mecanismo de generacién de nom-
bres basado en el manejo de naturales. Ademas, hemos restringido su uso para que
sélo se puedan usar para implementar mecanismos de autenticaciéon. En particu-
lar, esas restricciones evitan que se puedan usar los identificadores para simular
contadores.

Hemos obtenido en efecto un mecanismo para implementar la autenticacién.
Sin embargo, el uso de niimeros naturales como identificadores tiene varias conse-
cuencias no deseadas: cuando se examina un marcaje desde fuera, se puede saber
el orden en el que los identificadores han sido generados; ademds, se puede saber
cuantos identificadores se han creado y puede constatarse el hecho de que algunos
han existido temporalmente, aunque no se encuentren ya en el presente marcaje.
Para evitar estas consecuencias podriamos tener un mecanismo de recogida de
basura, que nos permitiera reutilizar identificadores, a la manera como se hace
en [Del] para un modelo distinto.

Una aproximacion alternativa, que elimina automéaticamente del modelo estos
problemas sin requerir recogida de basura explicita consiste en utilizar como do-
minio de identificadores un conjunto infinito arbitrario. La tnica diferencia entre
el modelo anterior y el nuevo es que la transicién sucesor que teniamos se susti-
tuye por una transicién new, que tiene algunos arcos que van a postcondiciones de
tipo identificador etiquetados con una variable especial v, que se instanciard a un
identificador nuevo, no presente en el marcaje actual. Dado un marcaje (M, loc)

definimos S(M) = |J S(M(p)). Entonces, el disparo de esta nueva transicién
peEP
queda definido como se espera:

Definicién 4.6.1 Sea N un sistema MSPN, t € T con A(t) = new, y (M, loc)
un marcaje de N. Diremos que t estd activada en modo o si o(v) ¢ S(M) y para
cada p € *t, o(F(p,t)) € M(p). El marcaje de N alcanzado después del disparo de
t en modo o es (M’,loc), donde para todo p € P, M'(p) = M(p) — {co(F(p,t))} +

{o(F(t,p))}-

Por tanto, en todas las postcondiciones de la transicion a través de un arco
etiquetado por v aparece tras su disparo un token identificador que no aparece
en ningun otro lugar del marcaje, el mismo en todos esos lugares. La recogi-
da automdtica de basura que comentdbamos anteriormente viene dada por la
desaparicién de identificadores del marcaje. Los identificadores que desaparecen
sabemos con certeza que no van a volver a usarse a lo largo del computo, con
lo que podrian ser reutilizados al crear nuevos identificadores, sin interferir con
el comportamiento del sistema. En efecto, al no aparecer dicho identificador en
el marcaje, la variable v puede volver a instanciarse a €él, con lo cual este puede
volver a generarse.

Nétese que si bien la primitiva anterior estd inspirada en la creacién de nom-
bres frescos del calculo 7, su implementacién es sustancialmente distinta al no
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Figura 4.14: Servidor de tickets (arriba) y agente (abajo)

contar nuestro formalismo con un mecanismo explicito de definicién de ambitos,
lo que lleva a que, en principio, para asegurarse de que un nombre no estd en un
marcaje seria inevitable inspeccionar el marcaje completo. Aparentemente, esto
puede interpretarse como una violacién del principio de localidad (en el sentido
clésico de redes de Petri), ya que el disparo de una transicién depende no sélo
del marcaje en sus lugares adyacentes, sino de todo el marcaje. Sin embargo, las
relaciones de causalidad y conflicto [DR98] no se ven afectadas, y sélo el modo en
el que se dispara la transicién (mds concretamente, el valor al que se instancia la
variable v) depende de todo el marcaje. Ademas, el valor al que se instancia esa
variable se toma de un conjunto infinito e intuitivamente no importa qué elecciéon
se tome (como formalizaremos en el capitulo 6). En este sentido, dicha eleccién
no supone la violacién al principio de localidad que menciondbamos. En otras
palabras, y siguiendo una metéfora sacada de la criptografia, se puede considerar
que estamos en el andlogo a la generacién de claves criptograficas donde, sin com-
pararlas con el resto de las claves que han sido antes creadas, podemos suponer
que es de hecho tnica. La falta de un operador de declaraciéon de ambitos tiene
la consecuencia de que el modelo no es composicional en el sentido clasico de las
algebras de procesos, o al menos no inmediatamente, ya que no se puede derivar
el comportamiento de un sistema de manera directa en base al comportamiento
de sus componentes. Esto es asi simplemente porque un nombre podria ser creado
por separado en dos redes de dos sistemas distintos, cosa que no podria ocurrir si
las redes fuesen del mismo sistema.

Ejemplo 2 (Un protocolo de exclusién mutua) Este ejemplo modeliza un
protocolo de exclusién mutua en un entorno distribuido. El sistema lo componen
cuatro participantes: un servidor de tickets, un agente, el servidor critico y los
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Figura 4.15: Servidor critico
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Figura 4.16: Clientes

clientes. El servidor de tickets, en la figura 4.14, genera los tickets que deben
exhibir los clientes para acceder a la seccién critica del servidor critico. Este ofrece
los tickets a los clientes y le dice al agente, ilustrado también en la figura 4.14, que
actualice al servidor critico (figura 4.15), de manera que el ticket comunicado sea
uno de los vélidos. El servidor de tickets y el agente se comunican usando la clave
compartida K71, mientras que el servidor critico y el agente se comunican usando
la clave Ko. Se garantiza que el uso de esas claves es seguro tomando a la variable
¢ como variable de autenticacién. Los clientes, descritos en la figura 4.16, después
de recibir su ticket pueden ir a la localidad donde se encuentra el servidor critico
y hacer login. En ese momento, y después de mostrar de nuevo su ticket, pueden
acceder a la seccion critica, representada por la transicién critical. Solamente
después de que el cliente presente haga logout podrd hacer login un nuevo cliente.

En efecto, comenzando en el marcaje representado en las figuras 4.14, 4.15
y 4.16, se puede disparar la secuencia de disparos

new(n) , goa(l) , (t1,t2)(n) , (f1, fo)(@ :m,c: K1), goi(l)

goa(l) , (ur,ue)(z:m,c: Ka) , (Ing,ln2)(n) , (c1,c2)(n) , (It1,lts)

Se entiende que el sistema es seguro si dos clientes no pueden acceder nunca
a la seccion critica al mismo tiempo, es decir, si el siguiente marcaje no puede ser
cubierto: M(pg) = M(p2) =1, M(p1) = M(p3) =ny M(q) = 0 para el resto de
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lugares. En el préximo capitulo demostraremos la decidibilidad del recubrimien-
to para sistemas MSPN, con lo que quedaria probado que propiedades como la
anterior pueden ser comprobadas automaticamente, al menos en teoria.

Con la introduccién del mecanismo de autenticaciéon, y més concretamente
con la capacidad de crear nuevos identificadores, hemos anadido en el modelo
una nueva dimension de infinitud. Ahora no sélo puede haber un nimero arbi-
trario de tokens en un lugar, sino puede existir un nimero arbitrario de tokens
distintos en un marcaje alcanzable. Esto hace que la complejidad del modelo se
incremente. En los sucesivos capitulos nos dedicaremos a formalizar esta comple-
jidad anadida, estudiando la capacidad de cémputo de los modelos con creacion
de identificadores.



Capitulo 5

Modelos simplificados

Después de haber definido varias versiones de distintos modelos para sistemas
ubicuos basados en redes de Petri, nos disponemos a comparar sus potencias ex-
presivas mediante el estudio de la decidibilidad de varias de sus propiedades. Sin
embargo, para llevar a cabo este estudio, es conveniente soltar lastre, es decir,
librar a los distintos modelos de todas aquellas caracteristicas que no influyan en
sus capacidades expresivas, para poder realizar ese estudio en un marco simplifica-
do, pero equivalente. En este capitulo probaremos que los modelos simplificados
que introduciremos son equivalentes a los modelos sin simplificar en el sentido
de la definicién 2.6.9. En general, los modelos resultantes serdn muy parecidos a
los originales, asi como las notaciones utilizadas, de modo que no presentaremos
exhaustivamente cada una de estas notaciones, entendiéndose que se refieren a lo
mismo que se referfan las notaciones analogas de los modelos sin simplificar.

5.1. Redes de Petri con contadores

Las redes de Petri con contadores se corresponderan con los sistemas MSPNs
con identificadores naturales. Esencialmente, son redes de Petri coloreadas con un
solo color, el de Id = N x N, capaces de realizar unas operaciones muy limitadas:
incrementar el valor de una serie de contadores.

Definicién 5.1.1 Una red de Petri con n contadores (n-CsPN) es una tupla
N = (P,T,F), donde P es un conjunto de lugares, T es un conjunto disjunto del
anterior de transiciones y F : (P x T)U (T x P) — Var es una funcién parcial,
tales que:

1. Existen Po C P yTc = {t. | ¢ € Pc} tales que |Po| = |Tc| = n.
2. Para todo ¢ € Pc, F(c,t.) =77 y Fl(te,c) =77
3. Para todo t ¢ T, 77,77 ¢ Vars(t).

4. Para todo t € T, post(t) \ {T1} C pre(t).

63
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Diremos que Pg es el conjunto de contadores de N yTc el conjunto de transiciones
sucesor de N.

Denotaremos por Natld(n) al conjunto {(i,m) |i=1,...,n, m € N}

Definicién 5.1.2 Sea N = (P,T,F) una n-CsPN con conjunto de contadores
Po ={ci1,...,cp}. Un marcaje de N es una funcion M : P — M8(Natld(n)) tal
que para todo i € {1,...,n}, M(c;) = {(i,m;)} para algin m; € N y si (i,k) €
S(M) entonces k < m;.

Definicién 5.1.3 Dada una n-CsPN N y una transicion t de N, llamaremos
modo de t a una funcién o : Var(t) — Natld tal que si o(7~) = (i,m) entonces
o(tt) = (i,m + 1). Diremos que una transicion t estd activada en modo o si
para todo p € *t, o(F(p,t)) € M(p). En ese caso t se puede disparar en mo-
do o, obteniéndose el marcaje M’ definido por M'(p) = M(p) — {c(F(p,t))} +
{o(F(t,p))}-

Es inmediato ver que en la definicién anterior, tras el disparo de una transicién
en un marcaje se obtiene otro marcaje segin esa misma definicién.

Proposiciéon 5.1.4 Sea N una n-CsPN y My un marcaje de N. Entonces, para
todo M alcanzable desde My se cumple que:

» Para cada i € {1,...,n} existe m; € N tal que M(¢;) = {(i,m;)},

w Si(i,k) € S(M) entonces k < m,;.

Demostracion.Basta ver que si M es un marcaje y M[t(c))M' entonces M’ es
un marcaje.

» Sit ¢ T entonces M(c) = M'(c) para todo ¢ € Po. Supongamos que t
es la transicién sucesor del lugar contador ¢; € Po. Por definiciéon de modo
se tiene que o(77) = (i,m) y o(r") = (i,m + 1), donde M(c;) = {(i,m)}.
Entonces M'(¢) = M(c)—{o(F(c;,t)}+{o(F(t,c;))} = {(i,m)}—{(i,m)} +
{G;m+ 1D} ={(,m+ 1)}

» Si (i,k) € S(M') e (i,k) € S(M) entonces k < m,;. Si no, se tiene que
k = m; + 1 y concluimos.

|

En las redes con contadores consideraremos el mismo orden que en los sistemas
MSPN con naturales, olvidandonos de la componente localidad de los marcajes.
Por lo tanto, dados dos marcajes M7 y Mo de una red con contadores, escribiremos
M, C M, si para todo lugar p se tiene que Mi(p) C Msy(p).

Veamos que las redes con contadores y las MSPNs son equivalentes.
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Proposiciéon 5.1.5 Todo sistema MSPN con n componentes puede ser simulado
mondtonamente por una n-CsPN.

Demostracion. Dado un sistema MSPN N = {Ny,..., N,} con marcaje ini-
cial My, tenemos que definir la red con n-contadores N* = (P*, T F*) que la
simula. Lo hacemos mediante un desdoblamiento tipico, de manera similar a la
construccion de la proposicion 3.2.3. La idea es que la restriccion de que las sin-
cronizaciones sélo puedan ocurrir dentro de la misma localidad se puede traducir
a restricciones de igualdades entre identificadores (que en la demostracién de la
proposicién 3.2.3 traduciamos a su vez a la presencia o no de tokens en lugares
seguros). Si guardamos en un lugar @; el valor que representa la posicién de la
red V; entonces la restriccién anterior se consigue obligando a que el valor de los
correspondientes lugares @; sea el mismo.

Sea K = {ki,...,kn} el conjunto de tokens localidad que aparecen en M.
Usaremos el identificador (1,0) para representar al token ordinario y los tokens
(1,1),...,(1,m) pararepresentar los tokens k1, ..., ky,, respectivamente. Entonces
tomamos:

» P*=PU{Q,...,Q,, e},
s T ={t|teT,\t)e A} U{(t,t') | t y t' compatibles},
m F* se define de la siguiente manera;:

e Para todo t € T, F*(p,t) = F(p,t) y F*(t,p) = F(t,p),

F(p,t)sipe*t

F(p,t') sipe*t,

F(t,p)sipet®

F{',p)sipet®,

e Sit e T; yt' € Tjentonces F*((¢,t'),Q;) = F*(Q;, (¢,t')) = F*((¢,t'), Q)
F*(Qj, (t,t')) = Q para alguna variable @ € Var nueva,

e Sit e T,y At) = go entonces F*(Q;,t) = Q y F*(t,Q;) = F(p,t),
donde p es la precondicién de tipo localidad de t,

o [*(t,8) = F(e,t) = ¢ para todo t.

e Para todo (t,t') € T*, F*(p, (t,t")) = {

e Para todo (t,t') € T*, F*((t,t'),p) = {

Ademas, dado un marcaje M = (M, loc) de N, definimos el marcaje M* de N* de
la forma siguiente:

= M*(e) = {(1,0)}.

» M*(@;) = {(1,4)} si loc(N;) = kj para todo i € {1,...,n}.

e si(i,7) = (1,0),
kjsii=1y0<j<m,

(Im—j+1)sii=1yj>m,
(i,7) en otro caso.

= M*(p)(i,7) = M(p)(h(i, ), donde h(i, j) =
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En primer lugar, N* es una red con a lo sumo n contadores. Ademds, todas
las transiciones auténomas t cumplen la condicién de que todas las variables en
post(t) (excepto 77) lo sean de pre(t). Esto es asi porque ocurria en N para todas
las variables excepto e y hemos anadido explicitamente la variable € a pre(t) para
toda transicién t de N*, que sélo podra instanciarse a e.

Si llamamos ( )* a la inversa de h entonces se tiene que

M [u(o))Ma < Mi[u(c™))Ms

donde o*(x) = o(x)*. Vedmoslo por distincién de casos en wu.

Siu=1teTcon A(t) € A\ {go} entonces los lugares @; no son precondi-
ciones ni postcondiciones de ¢ y se tiene que Mj (o (F(p,t))*) = M1(p)(c(F (p,1)))
v o*(F(p,)) = o(F(p,1))". Entonces o (F(p,1)) € Mi(p) < o(F(p,1)) € My(p)
y se sigue que t(o) esta activada en N si y sélo si t(0*) lo estd en N*. Ademads se
cumple que {o*(F(p,t))}(i,7) = {o(F(p,t))}(h(i,j)) (ambos términos valen 1 si
o(F(p,t)) = h(i,j) o 0 en otro caso) y {o”(F(t,p))}(i,j) = {o(F(t,p))}(h(i, 1))
(andlogamente). De ello se deriva por definicion de M} que Mas(p)(h(i,j)) =
My (p)(h(i,j))—{o(F(p, 1))} (h(i, j))+H{o(F(t,p)}Hh(, ) < Msp) (i 5) = Mi(p)(,j)—
{o*(F*(p,t))}(i,7) + {0 (F*(t,p))}(i,7), lo que implica la tesis.

El caso en el que u = (¢,t') es completamente andlogo al anterior. Supongamos
entonces que A(t) = go'y q es la precondicién de tipo localidad. Igual que en el caso
anterior se ve que o(F(p,t)) € My(p) & o*(F(p,t)) € M*1(p) para todo p € P
v Ma(p)(h(i,5)) = M (p) (00, 7)) — {0 (F(p, 1)} (h(i. 1)) +{o(F(t,p)) (i 7)) <
M3(p) (i, 3) = Mi(p)(z, 5) — {o" (F*(p, ))}(Z,J)+{0*(F*(t,p))}(i,j)- Ademads, por
definicién de M* y construccién de la red se tiene que loca(N;) = o(F(q,t)) <
M5(Q;) = {o*(F*(q,t))}. Como loca y locy coinciden en el resto de Nj si y sélo si
M7 y M3 lo hacen en el resto de @Q; se sigue que M [u(0))My < Mi[u(c*))Ma.

Para concluir veamos que podemos aplicar la proposicién 2.6.7. Lo anterior
nos dice que N* simula a N paso a paso. Por construccion todo estado alcanzable
de N* contiene al token (1,0) en el lugar e (los arcos adyacentes son de lectura,
es decir, comprueban que hay un token pero no lo borran) y a exactamente un
token (1,7) con 0 < 7 < m en cada uno de los lugares (toda transicién que elimina
un token de un lugar @; pone otro de esos tokens en el mismo @;). Claramente,
todo marcaje que cumple esas condiciones es estable, de modo que todo marcaje
alcanzable lo es. Por ultimo, para ver la monotonia de ( )* y de su inversa basta
tener en cuenta que para todo par de marcajes My = (Mjy, locy) y Mo = (Ma, locs),
si p ¢ P entonces Mj(p) = M5(p) y si My C My entonces loc; = loca. Entonces
M; C M5 & Mi(p) C M5(p) para todo p € P & Mi(p)(i,j) < M5(p)(i,5) <
My (p)(h(i, 7)) < Ma(p)(h(i,j)) < M1 E Ma.

Veamos el reciproco de la proposicién anterior.

Proposicion 5.1.6 Toda CsPN puede ser simulada por un sistema MSPN.
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Figura 5.1: Forma general de transiciones sucesor en redes con contadores

21 21 D1

Yo |mkSuccc' ||mk5’uccc7| P

S o G{ }D\O

1

z1 | done,! | done,?| <1

Zm mqm

Figura 5.2: Simulaciéon de CsPNs con MSPNs

Ym :

Demostracion. Dada unared N con n contadores tenemos que simularla con un
sistema MSPN. Si n = 1 entonces es un sistema MSPN con una sola componente,
sin lugares con tokens ordinarios ni localidades, ni transiciones de movimiento o de
sincronizacion. Sin embargo, si la red tiene varios contadores, entonces su defini-
cién no se ajusta a la de los sistemas MSPN, ya que en éstos sélo permitimos
una transicién sucesor con su correspondiente contador por cada componente. Sin
embargo, esta dificultad es fiacilmente superable. Para ello, basta con separar la
red en varias componentes, de manera que en cada una de ellas haya a lo sumo
un lugar contador. Asi que consideramos el siguiente sistema MSPN con n + 1
componentes. El grueso de NV estara representado por una sola componente sin
contadores, N¥, obtenida después de eliminar de IV los contadores, junto con las
transiciones sucesor, y sustituirlos por un par de transiciones para cada contador,
etiquetadas por mkSucc.? y done.?, controladas por dos nuevos lugares ordinarios
dy y dy, comunes a todos esos pares de transiciones. Cada contador ¢ estard simu-
lado por una componente N¢ distinta, que sincroniza con la red principal en esas
transiciones. La Figura 5.1 representa una transicion sucesor cualquiera de la red
original, mientras que en la Figura 5.2 a la izquierda se muestra la componente que
representa a ese contador y a la derecha la parte de la red principal que interactia
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con el contador.
Formalmente, partimos de una red con n contadores N = (P, T, F') y definimos
el sistema MSPN N* = {N¢ | c € Pc} U{N?®} de la siguiente manera:

» Para cada ¢ € Po, sea N¢ = (P, T¢, F¢,\°,C¢), donde

o P¢={cdf,d5}U{pc|pe€ "t Ut}
o T¢ = {t., make,, done.}

Cc(p) — { i Slp € {dc7 5}

Id en otro caso
AE(te) = suce, A°(make.) = mkSucc.? y \°(done.) = done.?
e ¢ es la funcién parcial con menor dominio tal que
o Fc(c te) =717y F(te,c) =717,
o Fpe,t.) = F(p,t.) y F¢(make,,p;) = z, para todo p € *t.\ {c},
o F(te,pe) = F(te,p) y FC(pe, done.) = zl’, para todo p € t2 \ {c},
Fe(d§, make.) = F¢(make.,d5) = ¢,
Fe(ds, done.) = F¢(done,, df) = ¢.

o

o}

» Sea N® = (P*,T% F*% \°,C®) definida de la siguiente forma:
o PS=P\PoU{d',d|ce Po}
o T =T\ TcU{done®, make® | c € Pc},
o sipec {d',d?
C*(p) :{ ped }

Id en otro caso,
A%(t) = A(t) para todo t € T\ T, N\°(make®) = mkSucc.! y A\°(done®) =
done.!,

F? es la funcién parcial con menor dominio tal que

° Fs(p, t)=F(p,t) y F*(t,p) = F(t,p) sip ¢ Fc,
o F*(p, make®) = z, sic # p € *t,,

o F*(done®,p) = z, si c # p € te,

o (dl,make ) = F$(make®, d*) =

o F3(d?, done®) = F*(done®,d") = e.

Para acabar la construccion, dado un marcaje M de N, definimos M* como el
marcaje de N* que coincide con M en los lugares comunes y tal que M*(p.) = 0,
M*(d$) = M*(d') =1y M*(dS) = M*(d?) = 0 para todo ¢ € Pc.

En primer lugar, veamos que si M;[u(o))Ms entonces My —* M. Siu ¢ Tc
entonces v es una transicion de N* con las mismas precondiciones y postcondi-
ciones que en N, de modo que M;[u(c))M; es un disparo en N*. Veamos que en
el caso en el que u = t. € Ty existen modos o1 y 09 y marcajes M y M’ de N*
tales que

M [(make., make®) (o)) M[t.(a))M'[(done., done®)(o2)) M3



5.1. REDES DE PETRI CON CONTADORES 69

Por la construccién anterior, *make. = {d§} y *make® = {d'} U {p | p € *t.
en N}. Como Mi[t.(0))Ms se cumple que o(F(p,t.)) € Mi(p), de modo que
si definimos o1(z,) = o(F(p,t.)) tenemos que o1(F*(p, make®)) = o(F(p,t.)) €
M (p) = Mj(p) para p # d5. Ademds, por la definicién de M7, los lugares d'
y df estan marcados, y el par de transiciones de sincronizacién (make., make®)
estd activado. Como F*(p, make®) = F°(makec, p.), make®® = {d*} y make? =
{d5} U{pc | p € *t. en N}, tras el disparo del par se obtiene el marcaje M tal que
M(pe) = ap = 0(F(p,t2)), M(d5) = M(d') =0 y M(d5) = M(d?) = 1.

Veamos que desde M se puede disparar t. con modo ¢. En primer lugar,
*te = {c}U{p:. | p € ®tcen N} y t2 = {c}U{p. | p € t2 en N}. Ademas,
como M(p.) = ap, = o(F(p,tc)), F(pe,te) = F(p,te) y F(te,pe) = F(te,p) se
cumple que se puede disparar t. en modo o, obteniendo M’, que verifica M’ (p.) =
o(F(te,p)) = Ma(p), M'(c) = Ms(c) y en el resto de lugares coincide con M. Por
ello, tomando 02(z,) = o (F(t,pc)), y teniendo en cuenta que *done. = {d5}U{p. |
p €2}y *done® = {d*} podemos disparar el par de sincronizacién (done., done®),
obteniendo un marcaje M"” que, por ser F*(done®, p) = F¢(p,, done.), es tal que
M"(p) = o2(F*(done®,p)) = o(F(pc, done.)) = M'(p.) = Ma(p), es decir, co-
incide con My en los lugares adyacentes a t.. Ademds, M"(p.) = 0 para todo
pe € PY, M"(dY) = M"(d§) =1y M"(d*) = M(dS) = 0, con lo que se concluye
que M" = M3 y queda demostrado que M; —* M.

Reciprocamente, si M [t(o))M’ con t € T entonces claramente M;[t(o))Mo
y My = M’. Si por el contrario ¢ ¢ T entonces por construccién ha de ser t =
(make., make?) y no se puede desactivar el disparo de t, primero y (done., done)
después, de modo que si M;[(make., make®)(o1)) M’ entonces

M'[t(o))M"[(done., done®)(a2)) My
y Mi[te(o)) M.

|

Proposiciéon 5.1.7 Los sistemas MSPN simulan mondtonamente a las redes con
contadores.

Demostracion. Veamos primero que ( )* y su inversa son mondétonas. Efectiva-
mente, teniendo en cuenta que si p ¢ P entonces M (p) = M5 (p) para cualquier
par de marcajes M; y My, se tiene que My C M5 < M (q) C M;(q) para todo
q < Mi(p) C My(p) para todo p € P < My C M.

Ademés, existe d' seguro tal que M es estable si y s6lo si M(d') = 1, por lo
que todo inestable M’ alcanzable cumple que M/(dl) = 0y no puede ser M C M.

a

Como corolario de la proposicién anterior y la proposicién 5.1.5 tenemos el
siguiente resultado.
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Corolario 5.1.8 La alcanzabilidad y el recubrimiento son decidibles para los sis-
temas MSPN si y sélo si lo son para las redes con contadores.

Hemos visto que las redes con n contadores son equivalentes a los sistemas
MSPN con n componentes con transicién sucesor. En particular, las redes sin
contadores son equivalentes a los sistemas sin transiciones sucesor, que como vi-
mos en el capitulo anterior, son equivalentes a las redes P/T y, por tanto, la
alcanzabilidad y el recubrimiento son decidibles para las redes sin contadores.

5.2. v-APNs

Para estudiar la decidibilidad de propiedades de los sistemas MSPN con creacién
de nombres abstractos, asi como la traduccién a teorias de reescritura que veremos
en el capitulo 10, definimos las redes de Petri v-abstractas (o v-APNs, utilizando
las siglas de v-abstract Petri nets en inglés). Esencialmente, son una subclase de
las redes de Petri coloreadas, excepto por el hecho de que son capaces de generar
nombres frescos por definicién, como ocurre en los calculos basados en nombres,
como el célculo 7 [MPW92]. Técnicamente, estas redes son andlogas a las redes
OO-minimales de [KumO00], aunque alli no se crean nombres para la seguridad,
sino objetos.

En esta seccién supondremos que Id es un conjunto infinito arbitrario de iden-
tificadores.

Definicién 5.2.1 Una v-APN es una tupla N = (P,T,F) donde P es un con-
junto de lugares, T es un conjunto de transiciones disjunto del anterior, y F :
(P xT)U (T x P) — Var es una funcion parcial tal que para cada t € T,

post(t) \ {v} C pre(t) y v ¢ pre(t).

Definicién 5.2.2 Seat una transicion de lav-APN N. Diremos que o : Var(t) —
Id es un modo de t y quet estd activada en modo o en el marcaje M, si se cumplen
las siguientes condiciones:

» Siv e Var(t) entonces o(v) ¢ S(M).
» o(F(p,t)) € M(p) para todo p € °t.
En ese caso diremos que se puede disparar la transicion, obteniéndose el marcaje

M, definido por M'(p) = M(p) — {o(F(p,1))} + {o(F(t,p))}-

Una v-APN es un caso particular de sistema MSPN con identificadores ab-
stractos, con una sola componente, y sin transiciones de movimiento o de sin-
cronizacién. Con una construcciéon practicamente idéntica a la de la proposi-
cion 5.1.5 del apartado anterior podemos probar el siguiente resultado.

Proposicion 5.2.3 Todo sistema MSPN con identificadores abstractos puede ser
simulado mondtonamente por una v-APN.
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) . {z,y}

Figura 5.3: Red con conjuntos en arcos

Demostracion. La definicion de N* = (P*, 7%, F*) es igual a la de la proposi-
cion 5.1.5, aunque ahora en P no hay lugares contador. En cuanto a los marcajes,
antes usabamos el identificador (1,0) para representar al token e y (1,7) para rep-
resentar al token localidad k; € X. En este caso basta con tomar un identificador
arbitrario, que por comodidad podemos denotar e € Id, para representar al token
negro y un token identificador por cada k € X, que podemos igualmente denotar
k € Id. Manteniendo esta eleccion en la definicién del marcaje M* de N* a partir
del marcaje M de N se cumple que M [u(o))My < M;[u(o))M;, andlogamente
a la proposicién 5.1.5, asi como el resto de condiciones.

a

Tanto en el anterior resultado como en la proposicion 5.1.5 estamos utilizando
identificadores para simular al token e. En efecto, la tnica diferencia de este token
y los tokens identificador en los sistemas MSPN es que pueden ser creados por
las transiciones. En estos dos resultados hemos supuesto que tenemos un lugar
marcado con un token que representa a e, usado para tomarlo cuando hace falta.
Por tanto, cuando lo necesitemos podemos usar este token en modelos que en
principio sélo tienen tokens identificador.

Sila v-APN no tiene ningtn arco etiquetado con la variable v entonces diremos
que es una APN. En este caso, una APN es un caso particular de un sistema MSPN
sin identificadores que, como vimos en el capitulo anterior, se reduce a los sistemas
ubicuos y, por tanto, a las redes P/T.

Veamos ahora un resultado técnico que nos permitird simplificar algunas de-
mostraciones. Se trata de probar que si extendemos las v-APNs para permitir
que los arcos estén etiquetados con conjuntos de variables entonces no se supera
el poder expresiva de las v-APNs. En este supuesto, dado un marcaje M, una
transicién t estara activada en un modo o cuando o(F(p,t)) C M(p) para todo
p € °t, y su disparo producird un marcaje M'(p) = M (p) —o(F(p,t))+o(F(t,p)).
Para cada t, si *t = {p1,...,px} vy t* = {q1,...,q} vamos a denotar pre(t) =
F(p1,t)+...4+ F(pn,t) y post(t) = F(t,q1) + ...+ F(t,q), es decir, los multicon-
juntos de variables en arcos precondicién y postcondicion respectivamente, que
pueden repetirse de aparecer en distintos arcos.

Consideramos un orden total cualquiera (pero fijo) definido sobre el conjunto
de todas las variables, de manera que escribiremos (z1,...,x,) para referirnos al
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Figura 5.4: Simulacién de la red en la figura 5.3 sin conjuntos en los arcos
conjunto {z1,...,x,} cuando z; < x;41 parai=1,...,n — 1.

Proposicién 5.2.4 Toda v-APN con arcos etiquetados con conjuntos de variables
se puede simular mondtonamente mediante una v-APN.

Demostracion. Simulamos el efecto del disparo de una transicion ¢ que puede
tomar varios tokens del mismo lugar y anadir varios tokens al mismo lugar por
medio de la secuencia de una serie de disparos que toman esos tokens de uno en
uno y luego los anaden también de uno en uno. En la figura 5.4 se muestra la
simulacién de la red de la figura 5.3. En ella el disparo de ¢ se simula mediante el
disparo de la secuencia t,(x), ty(y), t,t"(z),t?(y). La tdnica complicacién que tiene
la simulacién es que, al tomar los tokens de las precondiciones uno a uno, puede
ser que después de haber tomado algunos no se puedan tomar més, con lo cual
seria necesario deshacer los pasos ya dados. Para ello usamos las transiciones de
la forma ¢, (x).

Dada la v-APN etiquetada con conjuntos N = (P,T,F) tomamos N* =
(P*,T*, F*), donde

= P*=PU{ok}U{pi(z) |z € Fp,1)} U{ci(t), ¢(t) | 1 <i < [pre(t)[} U
{p'(@) |z € F(t,p)} U{di(t) | 1 <i < [post(t)] — 1},

- T =T U {ty(a) p(z) | F(p.t) = 2}U
{t°(2) |t € T, F(t.p) =} U{t: | 1 <i < [pre(t)]},

n F(p,tp(2)) = F*(tp(x),pe(2)) = 2 y F*(tP(x),p) = F*(p'(x), t7(2)) =,
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= F*(pe(x),t) =2 y F*(t,p'(2)) = =,

» Paracadat €T, sipre(t) = (x1,...,2,) vy post(t) = (y1,...,Ym) entonces

o F*(ok,ty(x1)) = &, F*(ca(t), 1 (11)) = &, F*(t"(ym), 0k) = &
o F*(ci(t),tp(xiy1)) =eparai=1,...,n—1,

o F*(ty(x;),ci(t)) =e parai=1,...,n,

o F*(d;i(t),tP(yi41)) =eparai=1,...,m—1,

o F*(tP(y;),di(t)) =e parai=1,...,m —1,

o F(eilt).ty) = F*(t, (1)) = 2,

o F*(ci(t),tp(x;)) =e parai=1,...,n,

o [*(t,(w;),c;_{(t)) =€ parai=2 n,

o [*(t,(z1),0k) = ¢,

o P*(pu(w) Tp(w:) = F* (T (i), p) = 2 para i = 1,... .

Ademsds, para cada marcaje M de N definimos M™ que coincide con M en P,
M*(ok) = {e} y M*(q) = ) en otro caso.

En primer lugar veamos que M;[t(0)) My implica que M —* M. Sipre(t) =
(X1,...,xy) y post(t) = (y1,...,Yym) tenemos que o(x;) € M(p) para todo i y p
con x; € F(p;,t). Ademds, M (ok) = 1, por lo que se puede disparar la secuencia
tp, (x1)(01), .- tp, (zn)(on) con oi(z;) = o(x;), obteniendo un marcaje M tal
que M(p) = Mi(p) — o(F(p,1)), M(pi(z;)) = {o(zi)} y M(cn(t)) = 1. Entonces
se puede disparar t(o) para obtener My que coincide en todos los lugares con
M excepto por Ma(ps(x;)) = 0 para todo i y My (pt(y;)) = o(y;) para todo i.
En esas condiciones se puede disparar la secuencia tP*(y1)(d}), ..., "™ (ym)(ol,)
con oj(y;) = o(y;). Tras ello se obtiene un marcaje M tal que para todo p €
P, M'(p) = Ma(p) + o(post(t)) = M(p) + o(post(t)) = Mi(p) — o(pre(t)) +
o(post(t)) = Ma(p). Ademds, o(ok) = 1, o(c;i(t)) = o(c,(t)) = 0 para todo i y ¢,
por lo que se puede concluir que M = M.

Veamos el reciproco. Supongamos que en M —* M no hay estados estables
salvo M*1 y que no hay ningtin disparo de t € T'. Desde marcajes estables sélo
pueden estar activadas las transiciones del tipo ¢,(z1) con pre(t) = (z1,...,zy).
Entonces existe un tnico lugar marcado de entre los tipos ¢(t) y ¢j(t). Si es-
tamos en el primer caso entonces se puede disparar t;, y estamos en el segun-
do caso. En el segundo caso podriamos disparar la secuencia de transiciones
i, (@1—1),- .. T, (1) que vuelve al marcaje My y trivialmente My —* M.

Si hay exactamente un disparo de t € T para alguna transiciéon ¢ € T entonces
se ha tenido que disparar la secuencia t,, (z1)(c1), ..., tp,, (Tm)(0m). Como todos
los alcanzados son inestables existe un tinico i tal que M(d;(t)) = 1. Entonces
se pueden disparar t%+1(y;11),...,t9" (y,,) para obtener un marcaje estable M.
Si tomamos o(z;) = o;(z;) veamos que entonces M;[t(c))Ms. Como o;(x;) €
M (p) para todo i y pre(t) = (x1,...,2,) se tiene que o(F(p,t)) € M{(p) y
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la transicién estd activada. Ademds, My(p) = Mj(p) = Mi(p) — o(F(p,t)) +
o(F(t,p)) = Mi(p) — o(F(p,t)) + o(F(t,p)) siguiendo el razonamiento inverso al
de la implicacién previa.

a

Para concluir este capitulo, entre las redes con contadores y las v-APNs pode-
mos probar la siguiente relacion.

Proposiciéon 5.2.5 Las v-APNs simulan débilmente a las redes con contadores.

Demostracion. Vamos a usar la técnica de deteccion estatica de basura co-
mentada en la seccién 2.6. Representamos cada par de naturales (7,7) con un
identificador abstracto distinto 7. Para reconocer el identificador que representa
a cada par, usaremos un lugar d; que contendrd en toda simulacién fidedigna, j
veces el identificador 7/, para todo (7, j) menor o igual que el contenido del conta-
dor ¢;. Ademads usaremos un lugar current;, para cada contador ¢, que almacena
k veces al identificador que representa a (i, k), si este es el contenido de ¢, lo que
nos permitird “incrementar” el valor del contador.

Vamos a ilustrar la simulacién del incremento del contador mediante el ejemplo
de la Figura 5.5, cuya simulacion aparece en la Figura 5.6. El incremento del
valor del contador se simula mediante la creacion de un nuevo identificador en
el lugar new;, primero, la sustitucién de todos los tokens del lugar current. por
el nuevo token creado, a la vez que se anade ese token a d. tantas veces como
tokens iguales al de ¢ habia en current.. Por iltimo se anade una vez mas el
nuevo token creado a d. y a current.. Es decir, el nuevo token aparece en d. una
vez mas que el que habia en c. En este proceso podria ocurrir que no todos los
tokens de current. se sustituyesen por el nuevo token, lo que daria lugar a una
simulacién incorrecta. Sin embargo, en este caso, los tokens basura ya no podrian
ser eliminados nunca, de modo que una simulacion incorrecta no puede regresar
al buen camino, seguird siempre siendo incorrecta. Vedmoslo con precisién.

Si N = (P,T,F) es una red con n contadores, P = {cy,...,c,} es el conjunto
de contadores, t. es la transicién sucesor para cada ¢ € Poy Te = {t. | c € Pc},
entonces definimos la »-APN N* = (P*,T* F*), donde

» P* = PU{new,, currentc,d. | c € Pc} U {control},
» 7% =T U {t(move),t(done) | t € Tc:},
= F* es la funcién parcial con menor dominio tal que:
o I"(p,t) = F(p,t)
.« Fi(t.p) = { F(t,p) si F(t,p) # 7"

todop e P\ P, teT
v en otro caso para todo p \ Fcy )
e F*(control,t) = ¢ para todo t € T,
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e F*(t, control) = e para todo t € T'\ T¢,
e F*(t,new;) = v para todo t € T¢,

o F*(current.,t.(move)) = F*(c,t.(move)) = F*(t.(move),c) = x para
todo ¢ € Po,

o F*(newy,,t.(move)) = F*(tt.(move), newy,) = F*(t.(move),d.) =y y

(

(c,te(done) = x, F*(t.(done),c) = F*(t.(done), current.) = y 'y
F*(t.(done),d.) = F*(new,,t.(done)) = y para todo ¢ € Pg,

(
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Ademds, para cada marcaje M de N definimos el marcaje M* de N* de la siguiente
manera. Si para cada i = 1,...,n, M(¢;) = {(i,m;)}, sea {n) |i=1,...,nj =
1,...,m;} una familia cualquiera de identificadores distintos dos a dos. Entonces
tomamos M™* definido de la siguiente manera:

= M*(p)(r}) = M(p)(i, j) para todo p € P,
» M*(new;) = ) para todo t € Tc,

= M*(currenty, ) = {n;",.. .. i} parai=1,...,n,

M*(dcl)(nf) =jparatodoi=1,...,nyj=1,...,m;,

M*(control) =

Veamos que N* simula débilmente a N. En primer lugar veamos que si M [t(0)) Ms
entonces M{ —* M3. Sit ¢ Tc entonces claramente el conjunto de precondi-
ciones/postcondiciones de ¢t en N coincide con el correspondiente en N* y M [t(o”)) My
con o'(z) = n! si o(x) = (i,j). Supongamos ahora que ¢t € To con t = i,
o(17) = (I,m). Entonces el siguiente es un cémputo en N*:

M{[t(e"))Mo[t(move)(5)) My ... My, —1[t(move)(5)) M m, [t(done)(a" ) M

o(x)sixz#v

donde o'(z) = { N mievo sz = v o"(z) =ny o"(y) =7 denotando ' = n."

y

=

i(p) = Mi(p) = {o(F(p,1))} + {o(F(t p))} para todo p € P\ {c},

=

i(control) =

=

=

i(de) = My (de) +{n,.t.,n},

(
(

i(newt) = {n},
(

» M;(currenty) = {n,.".,n,n',™=% '},
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Figura 5.5: Simple red con contador
- Ti(c) = M (o).

En efecto, (o) se puede disparar en M porque t(o) se puede disparar en M;
y M (control) = 1. Su disparo quita el token de control, anade o'(v) = n a new;
y modifica los lugares en P \ {c} como indican las variables, que coinciden con
las de N, obteniendo asi My. Veamos ahora que M|t (move)( ))YM ;41 para i =
0,...,m;—1. Por construccion coinciden trivialmente en todos los lugares excepto
¢, de, currentt y new;. Como M;(current;) = {n,.%.,n,n',"™.=" n'}, parai < m; se
tiene que i € M;(current;). Ademés, {n'} = {n"'} = M;(c) y {n} = M;(new;) y
por tanto la transicién se puede disparar. Tras el disparo el contenido de ¢ y new;
no ha variado, por lo que coincide con el contenido de esos lugares segin M, 1,
de manera que sélo queda verlo para d. y current;.

Pues bien, M;(current;)—{& (F(current,, t(move))) }-+{o (F(t(move), current;))} =
{777 SRRPR/P ””}L‘ '2777} - {77 } + {77} = {77 4:1?77? lvml Z' 1777} - 2+1(Currentt)
Para d. se tiene que M;(d.) + {&(F(t(move),d.))} = M;(d.) + {n,.".,n} +
{n} = Mi1(d.). Sélo falta ver que si M, [t(done) "YM entonces M = Mj.
Denotemos 1 = nm’+1 m;, = m; para i # |y mj; = my + 1, y tomemos la
familia {m | i=1,....,n, j = 1,...,mj}. Para p € P\ {c}, M(p)(n]) =
Moa(p)(]) = Mi(p)(n)) = {o’(F(p, ))}(m) +{o'(F(t,p)}0n)) = Mi(p)(i,j) —
(o 0} {o (6P} 1) = Map)o3) = M30)r ). A, M) =
0 = M3 (newy), M(currenty) = M, (currenty)+{o"(y)} = {n,™mx n} = M; (current,).
Ademds, M(c) = {n"} = M3(c) y M(de) = M;(dc) + {n,"*,n}, por lo que
TN ) — m -1 — 213 (),

Para el reciproco diremos que un marcaje M de N* es legal si S(M (currenty,)) C
M (c) U M (new;,) para todo ¢ € Pc. Claramente todos los marcajes estables son
legales y se cumple que si M es ilegal y M[t(a»ﬁl entonces M es ilegal. Efectiva-
mente, supongamos que existe n € S(M (current,,)) tal que n & M (c) UM (newy,)
para algin c¢. Como las unicas transiciones que afectan a esos lugares son t.,
tc(move) y t.(done) supongamos que t es una de esas tres. Si t = t, entonces
claramente 7 sigue verificando las mismas condiciones, pues M (new;) = {n'} con
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Y current.
te(move) D@
y x

tc(done)

control

Figura 5.6: Simulacién de red con contador con v-APNs

n’ nuevo, por lo que ha de ser n # 1. Sit = t.(move), como F(c,t) = F(currenty,t)
el token que se elimina de current; también estd en c y, por lo tanto, no es 7. Por
ultimo, si t = t.(done), como M/(c) = M(new;) y M/(newt) = () se tiene que
n ¢ M (c) UM (newy).

Veamos ahora que si M| —* M entonces M; —* My por induccién sobre la
longitud del computo. Si en M; —* M5 no hay transiciones de T entonces es
inmediato. Supongamos que la primera transiciéon de T¢ en el computo es t € T
y que M y MJ son los tinicos marcajes estables en ese computo, y veamos que
entonces My —* Mo, lo que implicara la tesis. Como las transiciones que no estan
en T¢ producen marcajes estables a partir de marcajes estables ¢ ha de ser la
primera transicién del cémputo. Sea k tal que M (current;) = {n,.*.,n}. Como
los tinicos marcajes con un token en el lugar control son los estables, las dnicas
transiciones que eliminan tokens de control son las de T¢ y las unicas que le
anaden tokens son las t(done) con t € T ha de ser

M{[t(o")yMo[t(move)(a))My ... My, _1[t(move)(5)) M., [t(done)(o” )M —* M

como veiamos en la anterior implicacién, con 0 < m < k. Si m < k entonces

S(M;(c)) U S(Mj(newy)) = {n} 2 {n,n'} = M(current;), lo que nos lleva a
una contradiccién, pues M serfa ilegal y, por lo tanto, también lo serfa M3, lo
que no puede ocurrir. Entonces m = k y el cdmputo es como el que velamos
en la otra implicacién, es decir, existe M tal M = M* y M; —* M. Entonces

aplicamos induccién para obtener que M —* Ms, lo que nos permite concluir que
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My —* Ms, v la tesis se sigue.
O

El reciproco del ultimo resultado no es cierto, como veremos en el siguiente
capitulo.



Capitulo 6

Expresividad de las redes de
Petri moviles

Intuitivamente, la creacién de nombres nuevos en sus distintas versiones in-
troduce una complejidad extra en los sistemas. En este capitulo vamos a estudiar
la decidibilidad de varios problemas en las dos versiones de creaciéon de nombres
introducidas: la alcanzabilidad, el recubrimiento y la acotacién. Estos resultados,
ademads de su importancia per se en la verificacién de los sistemas, nos propor-
cionaran unos resultados de separacién entre los distintos modelos que aparecen
en esta tesis, estableciendo una jerarquia entre ellos.

6.1. Resultados de alcanzabilidad

En esta seccién consideraremos problemas clasicos de alcanzabilidad. Probare-
mos que la alcanzabilidad es decidible para sistemas MSPN con naturales, pero
indecidible para MSPNs con identificadores abstractos. Sin embargo, veremos que
la alcanzabilidad de submarcajes también es indecidible para MSPNs con natu-
rales, lo que las distinguird de las redes P/T (para las que la alcanzabilidad de
submarcajes es decidible), probando que son més expresivas que estas.

La alcanzabilidad es decidible para sistemas MSPN con naturales

En el capitulo anterior hemos visto que los sistemas MSPN con naturales son
equivalentes a las redes con contadores, por lo que probaremos la decidibilidad
de la alcanzabilidad para estas ultimas. En particular, vamos a demostrarla re-
duciéndola a la alcanzabilidad en redes P/T, para las que la alcanzabilidad es
decidible [Reu90]. Dada la red N con n contadores y el marcaje M que queremos
alcanzar desde el marcaje inicial My, construimos una red P/T N* con marcaje
inicial My y un marcaje M™*, que serd alcanzable en N* desde Mg siy sélo si M
es alcanzable desde My en IN.

Si Po = {c1,...,¢c,} es el conjunto de contadores denotamos (i,n;) al token

79
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que se encuentra en c;, es decir, M(c;) = {(i,n;)}, y Id = {(i,7) | 1 <i<n, 0<
Jj < n;}, el conjunto de identificadores que pueden aparecer en cualquier secuencia
de marcajes que nos lleve a M, como se sigue de la proposicién 5.1.4.

La clave de la demostracién es desdoblar cada lugar p € P en el conjun-
to {p(i,7) | (i,4) € Id}, de manera que cada token en un lugar p(i,j) simule
una aparicién del identificador (i,7) en p. Evidentemente, esta simulacién sélo
funciona durante un tiempo finito, mas exactamente mientras que solo aparez-
can identificadores de Id, lo que es suficiente para decidir la alcanzabilidad de
M. En la demostracién también desdoblaremos las transiciones ¢ € T. La figu-
ra 6.1 muestra el desdoblamiento de una red con un contador. En ese caso,
Id ={(1,0),(1,1),(1,2)} = {0,1,2}.

Formalmente, si N = (P, T, F) definimos N* = (P*,T*, F*) de la siguiente
manera:

= P*={p(i.j) |p€ P, (i,j) € Id},

» 7% = {t(o) |t €T, o0 modo de t, o( Var(t)) C Id},

Para cualquier marcaje M de N con S(M) C Id definimos el marcaje M* de
N* dado por M*(p(i, j)) = M(p)(i, 7).
Con estas notaciones se cumple el siguiente resultado.

Proposicién 6.1.1 Si S(M;) C Id para i € {1,2}, entonces
My[t(0) My & Mi[t(o)) M.

Demostracion. En primer lugar, téngase en cuenta que °t(o) = {p(i,j) |
o(F(p,1) = (i,)} ¥ 10)* = {p(i,9) | o(F(t,p)) = (i, )}. Por tanto, *t(0)(p(i.)) =
{o(F(p,t))}(i,7) (ambos se reducen a 1 si o(F(p,t)) = (i,7) o a 0 en caso con-
trario) y t(o)*(p(i,7)) = {o(F(t,p))}(i,j) (andlogamente).

= Si M;[t(c))My entonces o(F(p,t)) € Mi(p) para todo p € *t y Ma(p) =
Mi(p) —{o(F(p,t))} + {o(F(t,p))} para todo p € P. Pues bien, si p(i, j) €
*4(0) (y por tanto o(F(p,1)) = (i, ), entonces M (p(i, ) = M (p)(ir]) >
0 porque (7, j) € Mi(p). Asi que la transicién esta activada, dando lugar tras
su disparo a M = Mj — *t(o) + t(o)®. Teniendo en cuenta las observaciones
del principio de la demostracién, M (p(i, j)) = M7 (p(i,j)) — *t(o)(p(i,j)) +
t(0)*(p(i, ) = Mi(p)(i, ) —{o (F(p, 1))} (i, ) H{o(F(t, )} (i, 5) = Ma(p)(i, j) =
M3 (p(i, 7)) y por tanto M = M;.

< Si M{[t(o))Ms entonces *t(c) C My My = My —°*t(c)+t(0)®. Veamos que
t estd activada para Mj en modo o. Para ello tomamos p € *t. Sio(F(p,t)) =
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Figura 6.1: Desdoblamiento de una red con un contador respecto de M (c)={2}
y M(p)=0

(1,7) entonces p(i,j) € *t(o), de lo que se sigue que p(i,j) € M, es de-
cir, My (p(i, 7)) = Mi(p)(i,j) > 0, y que o(F(p,t)) = (i,5) € Mi(p), y
la transicidn estd activada. El marcaje obtenido coincide para todo p con
Mi(p)—{o(F(p,t))}+{o(F(t,p))}. Si(i,7) € Id entonces, teniendo de nue-
va en cuenta la observacién del principio de la demostracion, Mi(p)(i,j) —

{o(F(p, 1))} (6, 5)+{o (F(t,p)} (i, 5) = My (p(i, 7)) =*t(0) (p(é, 7)) +(0)* (p(i; ) =

M3 (p(i, 7)) = Ma(p)(i,j), de lo que se sigue que M [t(o))Ma, como queriamos
demostrar.

|

Corolario 6.1.2 Usando las notaciones anteriores, si S(M) C Id entonces M
es alcanzable en N si y sélo si M es alcanzable en M.

Demostracion. Si M es alcanzable entonces por la proposicién 5.1.4, M lo es
a través de marcajes en los que sélo aparezcan identificadores en Id. Entonces
podemos aplicar la proposmlon anterior en cada paso para obtener un computo
en N* que lleva a M y M" es alcanzable. Reciprocamente, para poder volver
a aplicar la anterior proposicién basta tener en cuenta que todo marcaje de N*
es imagen por ( )* de un marcaje de N que tenga sélo 1dent1ﬁcad0res de Id.
Efectivamente, si M es un marcaJe de N* basta definir M( )(i,5) = M (p(i, §)),
que trivialmente cumple que M* =M. Pues bien, si M es alcanzable entonces
lo es a través de un computo de estados que son imagen por ( )* de marcajes de
N. Entonces podemos aplicar la proposicion anterior a cada uno de esos disparos
para obtener un cémputo en N que lleva a M.

|

Como la alcanzabilidad es decidible para redes P/T obtenemos el siguiente
resultado.

Corolario 6.1.3 La alcanzabilidad es decidible para redes con contadores.

Noétese que para el anterior resultado de decidibilidad es crucial poder contar
con una cota superior del niimero de identificadores que ha creado cada contador.
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La alcanzabilidad es indecidible para sistemas MSPN con identifi-
cadores abstractos

Ahora vamos a demostrar que la alcanzabilidad es indecidible para sistemas
MSPN en los que se usen nombres abstractos como identificadores. Lo hacemos
reduciendo la alcanzabilidad de un estado de la forma (p,c¢; = 0,¢2 = 0) de una
maquina de dos contadores (TCM) a la alcanzabilidad de un marcaje de un sistema
MSPN mediante una simulacién débil, usando la técnica de deteccién estética de
basura.

Sea (8,J) una TCM. Reducimos la alcanzabilidad en (8,J) a la alcanzabilidad
en alguna MSPN con identificadores abstractos definiendo una MSPN con una sola
red, sin lugares localidad y sin transiciones de movimiento o de sincronizacién, es
decir, una v-APN en la que, por simplicidad, permitimos tokens ordinarios.

En cada marcaje habrd un solo identificador “vélido”. Para especificar dicho
identificador usaremos un lugar especial current, donde almacenamos el token
identificador cuyo valor es el vélido en cada momento. Simularemos el valor del
contador ¢; a través del niimero de tokens validos en el lugar ¢;. Usamos lugares
ordinarios (que contengan tokens ordinarios) {so, ..., sk}, uno para cada estado
de la TCM, de manera que un token en s; significa que la maquina se encuentra en
el estado s;. Ademas, usaremos otros lugares ordinarios auxiliares para manipular
el control.

Las instrucciones de la forma Inc(i,s,t) se simulan de manera inmediata,
anadiendo a ¢; una copia del token que se encuentre en current, y pasando el
control (es decir, un token ordinario) de s a t (véase la figura 6.2). Sin embargo,
las instrucciones de la forma Dec(i, s,t,u) s6lo se pueden simular débilmente,
ya que no tenemos la posibilidad de chequear el cero. La idea clave es decidir
de manera no determinista si el valor de ¢; es o no nulo. Por tanto, podemos
tener simulaciones de la TCM correctas, en las que todas las decisiones han sido
acertadas, e incorrectas, en las que al menos una decisién fue errénea. Sin embargo,
haremos la simulacién de manera que en las simulaciones correctas de la maquina
s6lo aparezcan en ¢; y ¢o tokens vilidos (los que coinciden con el valor almacenado
en current).

La figura 6.3 muestra el caso en el que se elige decrementar el contador, lo
que solamente puede hacerse cuando sea legal hacerlo, es decir, cuando haya un
token vélido en el contador. En ese caso, podemos eliminar uno de esos tokens del
contador y mover un token ordinario del viejo al nuevo estado. El caso en el que
elegimos proceder como si el valor de ¢; fuese cero es mas complicado, pues ésta
podria ser una mala eleccién. La figura 6.4 muestra la simulacién en este caso.
Para identificar si hemos hecho una mala eleccién o no, generaremos un nuevo
identificador vélido y sustituiremos (transicién swap) todos los tokens vélidos que
se encuentren en el otro contador por el nuevo identificador valido. Como no
manipulamos el contador ¢;, s6lo mantendremos el invariante de que todos los
tokens que aparecen en los contadores son validos si la eleccién fue correcta (es
decir, si el contador ¢; no tenia tokens), ya que los tokens no vélidos no se pueden
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current OCi
AN t
O—> Inc(i, s, t) —»O

Figura 6.2: Simulacién de Inc(i, s, t)

eliminar. Una vez que hemos cambiado los viejos tokens por los nuevos, podemos
disparar la transicion reset. De nuevo, seria posible disparar esta transicién antes
de sustituir todos los identificadores no validos, pero esto también dejaria tokens
no validos y se identificaria por tanto como una simulacién incorrecta.

A continuacién formalizamos las ideas anteriores.

Definicién 6.1.4 Dada la TCM (8,7) definimos lav-APNN = N(8,7) = (P,T,F)
de la siguiente manera:

» P =8U{current,ci,co} U{ap, freshp | D = Dec(i, s, t,u) € I}
» T =IJU{newp,resetp, swapp, zerop | D = Dec(i, s, t,u) € I}
s F es la funcion parcial con menor dominio tal que:
o Para cada I = Inc(i,s,t), F(s,I) = F(I,t) = ¢ y F(current,I) =
F(I, current) = F(I,¢;) = x,
e Para cada D = Dec(i, s, t,u),
F(s,D) = F(s,zerop) = F(D,t) = F(zerop,ap) = F(ap,newp) =
F(resetp,u) =e¢,
F(newp, freshp) = v,

o

swapp, current) = F(current, swapp Y

(
(

F(freshp,resetp) = F(resetp, current) = F(c;, swapp) =
( )=

F(freshg, swapp) = F(swapp, freshp) = F(current,resetp) = y.

» Por dltimo, dada una configuracion de la TCM r = (s,c; = ni,ca = n3)
definimos el marcaje M, de N dado por M,.(s) = 1, M,(p) = 0 para todo
p € P\ {s,c1,c2}, My(current) =n y My(¢;) = {n, ™.,n} para i =1,2.

Definicién 6.1.5 Un marcaje M de N es legal si M(s) = 1 para algin s € 8
implica que existe n € Id tal que S(M) = {n}. Diremos que M es ilegal si no es
legal.

Lema 6.1.6 Se cumplen las siguientes propiedades:
1. Para toda configuracion r, el marcaje M, es legal.

2. Si M es legal y existe s € § tal que M(s) =1 y M(t) = 0 para todo t # s
entonces M = M, conr = (s,¢c1 = |M(c1)|,co = |M(c2)|).
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current C;
x Xz T

OS—> Dec(i, s,t,u) —>Ot

Figura 6.3: Simulacién de Dec(i, s,t,u) (eligiendo ¢; >0)

3. Si M —* M' y M’ es legal entonces M es legal.

4. Si My es legal y My — My — ... M, = M, entonces M; es legal para
1=1,...,n.

Demostracion.

1 y 2 Trivial por las definiciones de marcajes legales y M,..

3 Supongamos que M es ilegal y veamos que entonces también lo es M’. Por
ser M ilegal existe s € 8, n,n' € Id tales que M(s) =1, M (current) = {n}
y ' € M(c;) para algin i € {1,2}. Si vemos que para cualquier sucesor M’
de M se cumple que ' € M'(¢;) \ M'(current) entonces M’ no puede ser
legal.

Las tUnicas transiciones adyacentes a current son del tipo resetp y swapp.
Como F'(current, swapp) = F(swapp, current) la transicién swapp no mod-
ifica el contenido del lugar current. Sin embargo, F(resetp, current) #
F(freshp,resetp) = F(resetp, current), de modo que el disparo de resetp
sustituye el token de current por el que se encontraba en freshp, que a
su vez es distinto de 1 por definicién de modos que tengan a v en su do-
minio. El hecho de que 0’ ¢ M'(current) implica que ' € M'(¢;). Esto es
asi porque las unicas transiciones que eliminan tokens de ¢; son del tipo
D = Dec(i, s, t,u) y swapp. En ambos casos se tiene que F(current, D) =
F(¢i, D) y F(current, swapp) = F(c;, D), de modo que el token eliminado
de current coincide con el que se encuentra en current, que como acabamos
de ver no puede ser 7.

4 Se sigue inmediatamente de los apartados anteriores.

Lema 6.1.7 Si D = Dec(i, s, t,u) y M,[zerop) ... M, entonces M(c;) = 0.

Demostracion. Supongamos que no hay ningtin marcaje en la traza de la for-
ma M, ademds de M, y M,. Existen n y n distintos tales que S(M,) = {n} y
S(My) = {7/}, lo que implica que S(My(ci)) € {1} v S(My(cs)) C {f} . Sim-
plemente por inspeccién de la traza se puede ver que ninguna de las transiciones
modifica el lugar ¢;, es decir, M,(¢;) = M,/(¢;) y por tanto, ambos han de ser
vacios.
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ap freshp

Figura 6.4: Simulacién de D = Dec(i, s,t,u) (eligiendo ¢;=0)

g

Proposicién 6.1.8 Dada una TCM (8,7), la configuracion r = (s,¢; = 0,c9 = 0)
es alcanzable desde ro = (sg,c1 = 0,c0 = 0) si y sélo M, es alcanzable en N(8,7)
desde M, .

Demostracion. La demostracién se basa en el hecho de que toda ejecucion
del sistema MSPN construido que alcance un marcaje M en el que M(c;) = ()
simula una ejecucién de la TCM, lo que significa que todas las elecciones han sido
correctas, o de lo contrario habria tokens basura en algunos de los contadores,
que no pueden ser eliminados por construccién. Ademds, todas las ejecuciones de
la maquina se pueden simular de manera correcta, haciendo la eleccién correcta
siempre que corresponda decidir si un lugar estd o no vacio.

Para probar la correccién de la simulacién veamos que si r = (s,¢1 = ny,co =
na) — r’ = (t,c; = mq,co = my) entonces M, —* M,,, por distincién de casos
sobre la instruccion utilizada.

s [ = Inc(i,s,t): Para fijar ideas suponemos i = 1, pues el caso i = 2 es
totalmente simétrico. Tenemos que r = (s,¢1 = ny,co =ng) — ' = (t,c; =
ny + 1,c2 = ng). Se cumple que *Inc(1,s,t) = {s, current} y Inc(1,s,t)® =
{current,cy,t}. Si M, (current) = {n} entonces la transicién Inc(1,s,t) €
T estd activada en modo o, donde o(x) = 7, pues por definicién de M,,
M, (s) = 1. El marcaje alcanzado es M’, que por construccién coincide con
M excepto en los lugares s, t y ¢, para los que se verifica que M'(s) = 0,
M (@t)=1y M(c1) = My(c1) +{o(F(I,c1))} = {n,2* n} = My (c1).

» D = Dec(1,s,t,u) con n; > 0: este caso es andlogo al anterior, teniendo en
cuenta que si n; > 0 entonces existe 7 € M, (c1) N M, (current), y por tanto
se puede disparar Dec(1,s,t) € T con modo o(x) = n tal que M,.(current) =

{n}.

» D = Dec(1,s,t,u) con ny = 0, es decir, r = (s,c; = 0,¢c0 = ng) — 1’ =
(u,c1 = 0,co = ng). Veamos que en este caso

M, [zerop)Mi[newp)Ms[swapp (o)) 2. [swapp (o)) Ms[resetp(a’)) M,
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Claramente, desde M, se pueden disparar consecutivamente zerop y newp,
obteniendo Ms tal que Ma(newp) = n', Ma(current) = 1, Ma(c1) = 0 y
Ms(co) = {n,™,n}. Si tomamos o(x) = ny o(y) = 7' entonces pode-
mos disparar swapp en modo o, pues *swapp = {freshp,ca} = swap},,
F(eq, swapp) = x 'y Ma(ca) = {n, "2,n}, obteniendo un marcaje que sélo
difiere de My en el contenido en ¢y, que es {n,"2=1 n,n'}. Por lo tan-
to, podemos volver a disparar la misma transicién en el mismo modo, y
obtener, tras ny disparos, el marcaje M3 que coincide con My en todos
los lugares salvo ¢z, donde M3(cy) = {7, 2,1n'}. En este momento pode-
mos disparar resetp, tomando o’(z) =1 y o'(y) = 1, obteniendo, por ser
F(freshp,resetp) = F(resetp, current) = x y F(resetp,u) = ¢, el marca-
je Mr/.

En cualquier caso, hemos probado que si r — r’ entonces M, —* M,,. Entonces,
por induccién sobre la longitud de los cémputos, si 7 = (sg,c1 = 0,¢0 = 0) es
alcanzable en la TCM entonces M, es alcanzable en la simulacion, y se sigue la
implicacion a la derecha.

Supongamos ahora que M, es alcanzable desde M, y veamos entonces que r
es alcanzable desde rg, lo que implicara la tesis. Como M, es alcanzable existe
una cadena My[t1(o1))My ... My_1[tn(on)) M, = M, y, por el lema 6.1.6, todos
los M; son legales.

Dada r = (s,c1 = ni,ca = na), si M,[u(o))M, como M,(t) = 0 para todo
t € 8\ {s}, ha de ser necesariamente v = I = Inc(i, s,t), u = D = Dec(i, s,t,u) o
u = zerop. En los dos primeros casos, por el razonamiento inverso a los vistos en
la implicacién anterior, existe r’ tal que M = M,» y r — r’. En el tercer caso, por
ser todos los marcajes de la cadena legales y existir v’ tal que M, sea el primer
marcaje de esa forma posterior a M, en la cadena, por construccién ha de ser
necesariamente

M, [zerop)Mj[newp)Ms[swapp(a1)). . [swapp (o, )) Ms[reset p(a’)) M,

Por el lema 6.1.7 se cumple que M, (¢;) = (0 y por lo tanto desde r se puede
ejecutar la instruccién D con ¢; = 0, obteniendo 7/, como queriamos demostrar.

|

Corolario 6.1.9 La alcanzabilidad es indecidible para sistemas MSPN con iden-
tificadores abstractos.

Demostracion. Es un hecho bien conocido que la alcanzabilidad en TCMs es
equivalente a la alcanzabilidad de los estados especiales (s,c; = 0,co = 0), y
ambas son indecidibles [Min67, HU79]. Supongamos que la alcanzabilidad para
sistemas MSPN con identificadores abstractos es decidible, y usemos esta suposi-
cion para decidir si un estado dado (s,c; = 0,co = 0) es alcanzable, lo que
demostraria la tesis. Tomamos M tal que M(s) = 1, M(t) = 0 para todo t # s
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en 8, M(current) = n para algin n € Id, M(q) = 0 con q € Pg\{current}. Por
la proposicién 6.1.8 sabemos que M es alcanzable siy sélo si (s,c; = 0,¢o0 = 0) es
alcanzable. Por tanto, basta con elegir uno de esos marcajes y decidir si es o no
alcanzable para decidir la alcanzabilidad de (s,c; = 0,c2 = 0).

a

Asi que la alcanzabilidad es decidible cuando consideramos identificadores
naturales, pero indecidible si los consideramos abstractos. Este hecho nos dice
que no es posible simular v-APNs por medio de redes con contadores, ni siquiera
débilmente, como ya adelantamos al final del capitulo anterior.

La alcanzabilidad de submarcajes es indecidible para sistemas MSPIN
con naturales

El resultado que titula esta seccién se puede probar de manera muy similar
a la indecidibilidad de la alcanzabilidad para sistemas MSPN con identificadores
abstractos, pero preferimos presentarlo en una seccién diferenciada debido a su
importancia. En efecto, el hecho de que la alcanzabilidad de los sistemas MSPN
con naturales sea decidible podria darnos la impresién errénea de que éstos son
equivalentes a las redes P/T pero, como veremos a continuacién, esto no es asi,
ya que la alcanzabilidad de submarcajes si es decidible para redes P/T. De hecho,
vamos a ver que basta con un sélo contador para obtener este resultado.

Dada una configuracién de una TCM, (p,c; = 0,co = 0), definimos un sistema
MSPN con naturales que simula débilmente a la méquina. La simulacién de Incy
Dec (en el caso ¢; > 0) es exactamente como la que vimos en la seccién anterior.
En el caso en el que elijamos ¢; = 0, sustituimos la etiqueta new por succ, con su
lugar contador asociado, counter. Para controlar que el chequeo del cero se simula
correctamente hacemos como en la seccion anterior. Usamos la transicion succ
para generar los identificadores de la red. Cada vez que se dispara una transicién
zerop incrementamos el contador de la red y actualizamos los tokens que se
encuentran en el otro contador (de la TCM) con el nuevo valor del lugar contador
de la red. Sin embargo, por definicién de los sistemas MSPN con naturales, sélo
puede haber una transicion sucesor, de manera que los lugares contador y las
transiciones succ deben ser los mismos para todas esas instrucciones. Por ello,
debemos ser cuidadosos y sélo permitir el disparo de la transicién resetp que le
corresponda a esa instrucciéon D. Para ello, anadimos un lugar de control extra
como postcondicién de zerop (ver figura 6.5).

Definicién 6.1.10 Dada la TCM (8,7) definimos la red con un contador N =
N(8,9) = (P,T,F) de la siguiente manera:

» P =8U/{current,cy,cy, fresh,a,counter} U {ap | D = Dec(i,s,t,u) € I}

» T =3JU{succ} U{swapp,resetp, zerop | D = Dec(i,s,t,u) € I}
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s F es la funcion parcial con menor dominio tal que:

o Para cada I = Inc(i,s,t), F(s,I) = F(I,t) = ¢ y F(current,I) =
F(I, current) = F(I,¢;) = x,
e Para cada D = Dec(i, s, t,u):

F(s,D) = F(s,zerop) = F(D,t) = F(zerop,a) = F(zerop,ap) =
F(a, succ) = F(ap,reset) = F(ap, swapp) = F(swapp,ap) = &,

fresh,resetp) = F(resetp, current) = F(c;, swapp) = x,

swapp, current) = F(current, swapp) = x,

Ahora podemos expresar la relacion entre la TCM y su simulacién débil por
medio de la siguiente proposicion.

Proposicién 6.1.11 Una configuracion (p,c; = 0,ca = 0) de una TCM da-
da es alcanzable si y solo si existe N € N tal que el marcaje My dado por
My (counter) = Mp(current) = {(1,N)}, Mn(p) = 1 y Mn(q) = 0, para to-
do q ¢ {counter, current,p}, es alcanzable en la simulacion.

Demostracion. La demostracién sigue un esquema practicamente idéntico a la
de la proposicién 6.1.8. La unica diferencia esta en el hecho de que alli tenfamos
una transicién newp y un lugar freshp para cada D = Dec(i, s,t,u) € J, mientras
que ahora, por no poder tener més de una transicion sucesor, contamos tinicamente
con la transicién succ y un lugar fresh.

Como corolario inmediato tenemos el siguiente resultado.

Corolario 6.1.12 La alcanzabilidad de submarcajes de sistemas MSPN con nat-
urales es indecidible.

Demostracion. Dada una maquina de dos contadores y una configuracion suya
(p,c1 = 0,c2 = 0), construimos el sistema MSPN de la definicién 6.1.10. Sea M el
marcaje definido para todos los lugares, excepto para el lugar counter y para el lu-
gar current, mediante M (p) =1y M(q) = (), para todo ¢ & { counter, current,p}.
Este submarcaje es alcanzable si y sélo si existe un marcaje My alcanzable (sigu-
iendo las notaciones de la proposicién anterior), lo que ocurre si y sélo si la con-
figuracién (p,c; = 0,¢c; = 0) es alcanzable en la TCM, aplicando la proposicién
anterior.
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Figura 6.5: Simulacién de D = Dec(i, s,t,u) con identificadores naturales (eligien-
do ¢;=0)

J

Es un hecho conocido [DR98] que la alcanzabilidad de submarcajes de redes
P/T es equivalente a la alcanzabilidad propiamente dicha. Efectivamente, dado
un marcaje parcial M se puede construir una nueva red con transiciones que
eliminen tokens de los lugares que no se encuentran en el dominio de M. Por
tanto, la alcanzabilidad del marcaje parcial M es equivalente a la alcanzabilidad
del marcaje global M’ que extiende a M tomando M (p) = 0, para todo p ¢
Dom(M). No obstante, las restricciones impuestas sobre las transiciones succ
evitan la posibilidad de eliminar tokens del lugar contador, de modo que este
razonamiento no se puede aplicar a nuestras redes.

Las dos simulaciones de TCMs que hemos construido, la que usa identifi-
cadores naturales y la que usa identificadores abstractos, tienen un lugar current
que contiene en cada momento el token valido. En el caso de los identificadores
naturales, el valor del token en current coincide con el de counter. Sin embargo,
la informacion que se puede extraer de ese valor es muy diferente en cada caso. Si
usamos numeros naturales, conocemos parte de la historia del sistema: una cota
superior del nimero de identificadores creados y el orden en el que éstos fueron
creados. Sin embargo, si usamos identificadores abstractos no conocemos ninguno
de estos datos. De hecho, no nos importa qué identificador concreto encontramos
en current ya que, intuitivamente, y como formalizaremos en la siguiente seccién,
estamos trabajando moédulo a-conversién y, por tanto, cualquier identificador po-
dria haber sido creado en su lugar.

6.2. Resultados de recubrimiento

En la seccién anterior consideramos problemas de alcanzabilidad. En particu-
lar, probamos que tanto la alcanzabilidad de sistemas MSPN con identificadores
abstractos como la alcanzabilidad de submarcajes de sistemas MSPN con natu-
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rales son indecidibles. Afortunadamente, las propiedades de seguridad de nuestros
sistemas se definen habitualmente en términos de la propiedad de recubrimiento.
En esta seccién probaremos que el recubrimiento es decidible para sistemas MSPN
con identificadores, tanto naturales como abstractos.

El recubrimiento es decidible para sistemas MSPN con identifi-
cadores abstractos

En esta secciéon probaremos la decidibilidad del problema del recubrimiento
para MSPNs con identificadores abstractos. Como vimos en el capitulo 5, los sis-
temas MSPN son equivalentes a las v-APNs, de modo que lo haremos para estas
ultimas. Para probar la decidibilidad del recubrimiento usaremos la técnica basa-
da en buenos cuasi-6rdenes [ACJT00, AN00, Mil85] descrita en el capitulo 2. Esta
técnica se descompone en tres pasos. En primer lugar, es necesario tener un orden
definido en el conjunto de estados, los marcajes en nuestro caso, que sea el que
induce la propiedad de recubrimiento. Este orden tiene que ser mondtono respec-
to a la relacién de transicién, es decir, respecto de los disparos de transiciones.
El segundo paso es probar que el orden es de hecho un buen cuasi orden. Por
ultimo, tenemos que probar que la funciéon predecesor, que dado un estado de-
vuelve el conjunto de estados desde los que es posible llegar a él, es efectivamente
computable, en el sentido que precisaremos mas adelante. Cuando se cumplen
todas estas propiedades, se dice que el sistema es bien estructurado, y para estos
sistemas se prueba en [ACJT00] que el recubrimiento es decidible.

FEmpecemos viendo cudl es el orden en el que estamos interesados. El orden
que induce la nocién de recubrimiento que vimos en el capitulo 4 es el siguiente:

My C My < My (p) € Ma(p) para todo p € P

Sin embargo, es trivial ver que este orden no es un buen cuasi orden, sin
més que considerar el siguiente contraejemplo. Sea N una v-APN con un sélo
lugar p y sea (a;)72; una sucesion de identificadores distintos dos a dos. Entonces
basta considerar M;(p) = {a;} para todoi = 1,2,... La secuencia My, Ma, M3, ...
cumple trivialmente que para todo 7 < j no es cierto que M; C M;.

Sin embargo, este orden es demasiado restrictivo, ya que no tiene en cuenta
el caracter abstracto de los nombres nuevos, es decir, el hecho de que cuando
se crea un nuevo nombre en realidad cualquier otro nuevo nombre podria haber
sido creado. Por tanto, la alcanzabilidad (o el recubrimiento) de un marcaje da-
do es equivalente a la alcanzabilidad (o el recubrimiento) de cualquier marcaje
que resulte de renombrar todos los nombres creados en aquel. Sin embargo, por
homogeneidad, vamos a suponer que podemos renombrar todos los nombres, in-
cluso aquéllos que aparecian en el marcaje inicial (que, al fin y al cabo, son un
numero fijo de identificadores). Para capturar estas intuiciones, introducimos una
nocion de a-equivalencia entre marcajes, prestada del renombramiento de nom-
bres ligados del 7-calculo [MPW92]: identificamos marcajes bajo renombramiento
de nombres abstractos.
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Definicién 6.2.1 Definimos =, como la menor relacion de equivalencia entre
marcajes que satisface M =, M[n'/n] conne S(M) yn' ¢ S(M).

El hecho de considerar que todo nombre puede ser renombrado viene impuesto
por carecer de un operador de restriccién o de declaracion de ambitos al estilo del
operador v del calculo 7. Siguiendo esta analogia, el poder renombrar todos los
nombres se traduce a que todos los nombres estdn bajo un operador de restriccién,
y todos estos operadores estan implicitos al nivel superior respecto del operador
paralelo (que en nuestro caso es simplemente la unién de componentes). Intu-
itivamente, es como si en el momento de creaciéon de cada nombre estuviésemos
aplicando de izquierda a derecha la regla de extrusion del w-célculo que veiamos
en la seccién 1.4 de la introduccion.

Veamos una caracterizaciéon de la equivalencia definida en base al renom-
bramiento concreto de todos los nombres del marcaje. Dados un marcaje M
y h : Id — Id biyectiva definimos el marcaje h(M), dado por h(M)(p)(a) =
M(p)(h~(a)).

Lema 6.2.2 Sean M y M’ dos marcajes. Entonces M =, M' si y sélo si existe
una biyeccion h : S(M) — S(M') tal que M’ = h(M).

Demostracion.

= Probamos el resultado por induccién sobre la derivacién de M =, M’.

e Para M =, M basta tomar como h a la funcién identidad, que es una
biyeccién.

e M' =, M = M =, M’ Por la hipétesis de induccién, existe h :
S(M') — S(M) que verifica h(M') = M vy, por tanto, h™! verifica
la tesis: Por la hipétesis de induccién se cumple que h(M)(p)(a) =
M(p)(h~"(a)) = M'(p)(a). Entonces, h~' (M")(p)(b) = M'(p)((h~") 7' (b)) =
M'(p)(h(b)) = M(p)(h~' (h(b))) = M(p)(b), de manera que M (p)(b) =
h=Y(M")(p)(b) para cada p y b, con lo que M = h~ (M’).

e Supongamos que hemos derivado M =, M’ mediante transitividad a
partir de M =, M" y M" =, M’. Entonces existen sendas biyecciones
hi : S(M) — S(M") y hy : S(M") — S(M’') tales que hy(M) =
M" y ho(M") = M’. Tomemos h = hy o hy, que es una biyeccién
de S(M) a S(M') tal que h(M) = M’: Por hipétesis de induccién,
ha(M)(p)(b) = M(p)(hy (b)) = M'(p)(b) para todo p y b € S(M) y
Ba(M)(p)() = M(p)(h5 (e)) = M'(p)(c) para todo p y ¢ € S(M).
Por tanto, h(M)(p)(c) = M(p)(h~'(c)) = M(p)((h2 o h1)"'(c)) =
M(p)(hr (b3 1(0))) = M'(p)(h3 " (¢)) = M"(p)(c), paratodo py ¢ € S(M’).

e M =, M[n//n] conn e S(M)yn ¢ S(M). Entonces S(M[r//n]) =
(S(M)\{n}) U{n'} y basta tomar h(n) =n'y h(a) = a para a # 1.
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< Supongamos que S(M) = {n1,...,nn}, S(M') = {n},...,n} v h(n;) = 7.
Procedemos por induccién sobre m = [S(M) N S(M’)|.

e Si m = 0 entonces S(M) N S(M') = 0. Esto implica que nj4+1 €

S(Mni/mili—1) vy W1 & S(M[ni/mil}—,) para j = 0,...,n — 1,y por
tanto la siguiente es una secuencia legal de a-equivalencias:

M =q My /m] =a M0y /1, 7/m2] = - - =a Mni/nilj=y = M.

e Sim > 0entonces existe n € S(M)NS(M'). Sean' ¢ S(M)US(M'). En-
tonces M =, M[n'/n] y M’ =, M'[/ /n]. Si denotamos h’ a la biyeccién
definida por h'(n) =1 y h/(a) = h(a) para a # n, entonces se cumple
que M'[n'/n] = K'(M[y'/n]). Ademés, |S(M[n'/n]) N S(M'[y’/n])| =
m — 1. Por hipétesis de induccién sabemos que M[n /n] =, M'[n'/n] v
por transitividad podemos concluir que M =, M’.

a

Escribiremos M =, M’ para indicar que M =, M' y h(M) = M’ (por lo
tanto, =p, no es simétrica).

Proposiciéon 6.2.3 El comportamiento de las v-APNs es invariante bajo a-conversion.
Mas especificamente, si My =p, My y M;[t(c))M] entonces existe M} con M| =,
M}, tal que Ma[t(h(o)))Ms, donde h(o)(z) = h(o(x)).

Demostracion. Si \(t) # new entonces tomamos M, = h(My), donde h(M)(p)(h(n)) =
M (p)(n) para p € Pry. Se cumple que My =5, M4y M{[t(h(0)))M}. Si A(t) = new
entonces S(Mz) = S(M;) U {n} para algin n nuevo. Entonces se puede disparar
¢t también en My con modo h(o), obteniéndose My con S(M5) = S(M{) U {n'}.
Definamos h' extendiendo h con h(n) =/, que verifica que My =5, MJ.

a

Por ejemplo, si representamos un marcaje M de la red de la figura 6.2 mediante
una tupla (M (p1), M (p2), M (p3)), entonces My = (o,1,0) y My = (e,7, () son dos
marcajes a-equivalentes de esa v-APN. M; puede evolucionar a (0),(,n) cuando
dispara aut o a (), n,7") para algtin " nuevo, cuando dispara new. Andlogamente,
M, puede evolucionar a (0,0,n') cuando dispara aut o a (0,n',n") para algin
n”" cuando dispara new. En ambos casos, los marcajes alcanzados son de hecho
a-equivalentes para cualesquiera n” y n” tales que " # ny 0" # n/. En particular,
podemos tomar 1’ = 1’ y 0’ = n, lo que darfa lugar a (0,n,7') y (0,7',7n), que
son equivalentes.

Definicién 6.2.4 Sean My y My dos marcajes de una v-APN N. We say M C
M' < M(p) € M'(p) for all p € P. Escribiremos My T, My si existe un marcaje
M tal que M| =, My y M| C Ms.
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Figura 6.6: Una v-APN

El orden C, induce una nueva nocién de recubrimiento, que llamaremos a-
recubrimiento. Veamos que C, cumple las condiciones que comentdbamos mas
arriba.

Lema 6.2.5 Sea A un conjunto y C el orden en MS8(A) inducido por la identidad
en A. Entonces, AC A’ < A CA’, para todo A, A" € M§(A).

Demostracion.

= Supongamos que A C A’. Entonces A’ 2 > A/ con A(a) =|A,|ya=b
aeS(A)
para todo a € S(A) y b € S(AL). En particular, obtenemos que S(A}) = {a}
para todo a € S(A). Entonces, A(a) = |A,| = Al (a) < A'(a) para todo
aecSA).

< Para cada a € S(A), sea A/, el multiconjunto definido por S(A,) = {a}

a€S(A)
y obtenemos que Y. A/ C A. El resto de las condiciones se cumplen
a€S(A)
trivialmente, por definicién de A/,.

y Al (a) = A(a). Entonces, si b € S(A), ( > Ag) (b) = A, (b) = A(b)

a

Un marcaje es una funcién M : P — Id — N que nos dice, dado un lugar
p y un identificador 7, cudntas veces podemos encontrar al token n en p. Sin
embargo, podemos representar los marcajes de la siguiente manera: M : Id —
P — N. Como los identificadores son nombres abstractos, el comportamiento de
un sistema no depende de los nombres concretos elegidos, es decir, es invariante
bajo renombramiento o a-conversién, como hemos probado en la proposicién 6.2.3.
Por tanto, podemos considerar que los marcajes (abstractos) son multiconjuntos
en M8(P — N), es decir, en MS(MS(P)).

De esta manera, representamos marcajes a través de multiconjuntos, con car-
dinalidad igual al nimero de identificadores distintos que aparecen en él. Consid-
eremos por ejemplo una red con sélo dos lugares que contienen identificadores, p;
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y p2, y un marcaje M tal que M(p1) = {n,n,n',n"} y M(p2) = {n',n"}. Podemos

representar ese marcaje por el multiconjunto de cardinalidad 3, ya que solamente

aparecen en ¢l 3 identificadores distintos, a saber {{p1,p1},{p1,p2},{p1,p02}},

donde el multiconjunto {p1,p1} representa al identificador 1, uno de los multi-

conjuntos {p1, p2} representa a 1’ y el otro {p1, p2} representa a n”.
Formalmente:

Definicién 6.2.6 Dado un marcaje M de una v-APN N denotamos M, al multi-
conjunto de lugares definido por My(p) = M (p)(a), y M al multiconjunto de mul-

ticonjuntos de lugares definido por {M, | a € S(M)}. Escribiremos Markings =
{M | M € Markings} € MS(MS8(P)).

Definicién 6.2.7

» Aplicando el lema 2.2.4 construimos (P,=). Entonces, mediante el lema 2.2.6,
obtenemos MS8(P) con su orden.

» De nuevo, aplicando el lema 2.2.6 a partir de MS(P) con el orden obtenido
en el punto anterior, obtenemos (MS(MS(P)), <).

Como consecuencia inmediata de como se ha definido < y de los lemas 2.2.4
y 2.2.6 se tiene que

Lema 6.2.8 (Markings, <) es un wqo.

Lema 6.2.9 Si M y M’ son marcajes de una v-APN tales que M < M’ entonces
MC, M.

Demostracion. Si S(M) = {M, ..., M;} entonces M < M’ implica que exis-
ten Af, ..., A tales que:

l
» Y AL C M
=1
= M(M;) = |A]]

» M; ©T M"” para todo i y M" € S(A}).
Denotemos Id; = {a € S(M) | M, = M;} e Id; = {b € S(M') | M € AL}.

1

Como M (M;) = |Al| se cumple que |Id;| = |Id}|, para cada i, y por tanto existe
una biyeccién h; : Id; — Id;. Como la familia {Id;}? , es una particién del
conjunto S(M) podemos definir h : S(M) — S(M') como h(a) = h;(a) cuando
a € Id;, que es una biyeccién entre S(M) y su imagen. Tomemos M"” = h(M),
con h(M) definida como en el lema 6.2.2.

Por el lema 6.2.2 se cumple que M =, M". Veamos que M"” C M’, lo que nos
permitiréd concluir que M T, M’.

Sean b € S(M") y a € S(M) tales que h(a) = b. En particular, la tercera de
las condiciones anteriores nos dice que M, & M, lo que, por el lema 6.2.5, implica
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que M, C M,. Esto significa que para todo p € P, My(p) < M|(p). Entonces,
M"(p)(b) = M (p)(a) = Ma(p) < My(p) = M'(p)(b) = M"(p) € M'(p), para todo
p € Py la tesis se sigue.

Finalmente, podemos concluir que el orden C, es, efectivamente, un wqo.
Proposicion 6.2.10 T, es un wqo.

Demostracion. Sea My, M1, Ms, ... una sucesiéon de marcajes. Consideremos
la sucesion My, M1, Ms,.... Como < es un wqo, existen indices i < j tales que
M; < Mj. Por el lema 6.2.9 se cumple que M; E, M;, de lo que se sigue la tesis.

a

Es importante tener en cuenta que el propio orden que hemos definido toma en
consideracion la a-conversién, de manera que por ejemplo, en el caso de una red
con sblo dos lugares identificador, los marcajes («, 3) y (3, «) estan en el nicleo
del orden. En particular, el contraejemplo que vimos antes para demostrar que C
no es un buen cuasi orden ya no es valido, ya que todos aquellos marcajes estan
en el nucleo de C,, y por tanto, segun el siguiente resultado, son a-equivalentes.

Lema 6.2.11 La relacion de a-equivalencia =, es el nicleo de C,.

Demostracién. Supongamos que M C, M’ y M’ C, M. Entonces existen
My y M> tales que M =, M1 & M’ =, My T M. Por el lema 6.2.2 sabemos
que existen biyecciones hy : S(M) — S(My) y hy : S(M') — S(Ms) tales que
My = hi(M) y My = ha(M'). Entonces, tenemos que

M(p)(a) = Mi(p)(h1(a)) < M'(p)(h1(a)) = Ma(p)(h2(h1(a))) < M(p)((hz(ha(a)))

Definamos h = hg o hy, que estd bien definida porque S(Ms) C S(M). Ademas,
como |S(M)| = |S(My)| < |S(M")] = |S(Ma)] < |S(M)| se tiene que |S(M)| =
|S(Mz)| y por tanto S(M) = S(M,). Este hecho nos demuestra que h también
es biyectiva. Tenemos M (p)(a) < M(p)(h(a)) < M(p)(h%(a)) < ... para todo
a € S(M). Entonces, como h es una biyeccién entre conjuntos finitos, existe un
n tal que h™(a) = a y, por tanto, M(p)(a) = M(p)(h(a)) = ... = M(p)(h"(a)).
En particular, la anterior secuencia de igualdades y desigualdades resulta ser una
sucesion de igualdades y, en particular, M (p)(a) = M'(p)(hi(a)) para todo a, es
decir, M’ = hy(M). De nuevo por el lema 6.2.2 podemos concluir que M =, M.

a

Lema 6.2.12 La relacidn de disparo de las v-APNs es mondtona respecto a C.
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Demostracién. Supongamos que M [t(c))Ms y My C M. De lo primero se
sigue, en primer lugar, que o(F(p,t)) € M;(p) para todo p por estar ese dis-
paro activado, y que Ma(p) = Mi(p) — {o(F(p,t))} + {o(F(t,p))} por defini-
cién de disparo. De lo segundo se sigue que Mi(p) C Mj(p). Entonces, para
todo p, o(F(p,t)) € Mi(p) € Mj(p) y, por tanto, la transicién esta activada en
M. Asi que se puede disparar ¢ para obtener M}(p) = M/(p) — {o(F(p,t))} +
{o(F(t,p))}. Como M (p) C M{(p) se tiene que Ma(p) = Mi (p) — {o(F(p,£))} +
[o(F(t.p))} € Mi(p) — {o(F(p, 1)} + {o(F(t,p)} = Mj(p) y se sigue la tesis

a

Proposiciéon 6.2.13 La relacion de disparo de las v-APNs es mondtona respecto
alq,.

Demostracion. Se sigue por el lema anterior y la proposicién 6.2.3.

|

El recubrimiento de un marcaje M no es mas que la alcanzabilidad del ideal
(conjunto cerrado hacia arriba) generado por M, C(M) = {M' | M T, M'}. Defi-
namos la funcién Pre que computa los predecesores de un conjunto de marcajes.

Definicion 6.2.14 Dada una transicion t de una v-APN, definimos Pre y Pre;
como las funciones de marcajes a conjuntos de marcajes definidas por Pre(M) =
{M'" | 3t(c) M[t(o))M'} y Pre,(M) = {M' | Jo M[t(c))M'}, y las extendemos
puntualmente a conjuntos de marcajes.

Para probar el lema 6.2.20 necesitamos otro que afirma que la relacién de
disparo no sélo es mondétona, sino también inyectiva cuando trata con marcajes
comparables.

Lema 6.2.15 Si M;[t(o))M] para i € {1,2} y M{ T, M entonces My T, Ms.

Demostracion. Como M{ Co Mé, el lema 6.2.2 nos dice que existe una in-
yeccion h tal que h(M]) C M). Veamos que h(M;) C Ma, lo que implicard que
My B, Ms.

Dados a y p existen dos posibilidades: si o(F(p,t)) = a o o(F(t,p)) = a en-
tonces necesariamente h(a) = a; en otro caso, M;(p)(a) = M/(p)(a) para i=1,2.
Si h(a) = b con a en el primer caso, entonces a = by h(Mj)(p)(a) = Mi(p)(a) =
My(p) — o(F(p,H)(a) + o(P(t,p))(a) < Myp)(a) = Ma(p)(a) — o(F(p,t))(a) +
o(F(t,p)(a), lo que implica que My (p)(8) < Ma(p)(b). Si a cumplia el segundo
de los supuestos entonces h(M])(p)(b) = Mj(p)(a) = Mi(p)(a) < Mi(p)(b) =
M>(p)(b) y por tanto M (p)(b) < Ma(p)(b). De ambos casos podemos deducir que
B(M1)(p) € Ma(p).
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Definicién 6.2.16 Dados dos marcajes My y Mo definimos My U Ms como el
marcaje dado por (M LU Ms)(p) = My (p) U My(p), para cada p € P.

Definicién 6.2.17 Sea t una transicion de una v-APN N, o un modo det y M
un marcaje de N. Definimos

minyo) (M) = M U o (F(t, -),
donde o(F(t,—)) es el marcaje de N definido por o(F(t,—))(p) = o(F(t,p)).
Lema 6.2.18 Si M =, M’ entonces minyq)(M) =q mingqy(M').

Demostracién. Llamemos M y M’ a ming (M) y ming, (M) respectiva-
mente. Como M =, M’, por el lema 6.2.2 existe una biyeccién h : S(M) — S(M')
tal que M’ = h(M). Ademss, se cumple que S(M) = S(M) U o(Var(t)) y
S(M'") = S(M'") U o(Var(t)). Extendemos h a S(M) U o(Var(t)) por medio de
la identidad. Entonces, h : S(M) U o (Var(t)) — S(M') U o(Var(t)) es una biyec-
cién y de nuevo por el lema 6.2.2 se sigue la tesis.

|

Lema 6.2.19 Sea M un marcaje de una v-APN N, t una transicion de N y
o un modo de t. Entonces minyq) (M) es el menor M’ tal que M T, M’ y
Pret(a) (M/) # 0.

Demostracidn. Llamemos M = minyy)(M). Trivialmente, M E, M. Veamos
que Preyq) (M) # 0. Para ello sea My el marcaje definido por My(p) = (M U
o(F(t, =) (p) —{o(F(t,p))} +{o(F(p,t))} y veamos que Mo[t(c))M. En primer
lugar, t(o) esta activada en My, ya que o(F(p,t)) € My(p) para cada lugar p. En-
tonces la transicién se puede disparar en modo o'y My(p)—o(F(p,t))+o(F(t,p)) =
M(p).

Finalmente, si M[t(o))My y M C, My veamos que M C, My, para lo que
basta comprobar, segiin el lema 6.2.18, que si M T M, entonces M T M. Como
M C Ms se cumple que M(p) C Ms(p), para todo p. Entonces M(p) = M (p) U
o(F(t,p)) C May(p)Uo(F(t,p)) C Ma(p), v la tesis se sigue.

Lema 6.2.20

mz’n(Pret(g) (C(M))) = Prey(q) (ming gy (M)).

Demostracion.
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min(Pregy, (€(M)))

Figura 6.7: Cémputo de Prey,)(C(M))

N

Sea M’ € min(Preyy)(C(M))). Entonces existe M tal que M T, M y
M' € Preysy(M). Como M T, M, por el lema anterior, si escribimos
M'" = miny (M), existe M" € Prey,(M') y M’ C, M. Entonces, por
el lema 6.2.15, M" C, M’ Ademds, como M" € Pre,,)(C(M)) y M’
es minimal en Preyq)(C(M)) se sigue por el lema 6.2.11 que M’ =, M"
y, por tanto, como t(o) estd activada tanto en M’ como en M”, M' €
PTet(O’) (mint(a) (M))

U

Sea M’ € Preyy)(miny ) (M)). Escribamos M = miny,(M). Trivialmente,
por definicién de min(,y, se cumple que M’ € Preyy(C(M)). Veamos que
ademds es minimal. Para ello sea M" € Pret(o)(@(M)) tal que M" L,
M’ y veamos que M' C, M”, lo que implicard por el lema 6.2.11 que
M' =, M". Como M" € Prey,)(C(M)) existe M’ tal que M C, M’y
M" e Pret(o.)( "). Por monotonia, como M” C M’, se sigue que M’ Ca M
Ademsds, como M’ es minimal, M =, M’. En particular, por el lema 6.2.15,
podemos concluir que M' =, M".

Proposicién 6.2.21 Para cada marcaje M el conjunto min(Pre,(C(M))) es com-
putable.

Demostracion. Podemos computar min(Pre;(C(M))) de la siguiente manera:

min(Pre,(C(M))) = min (UPret(J)(G’(M)) = min (Umin(Pret(J)((i'(M))))

Por el lema anterior, el dltimo término se reduce a min({JPrey,) (ming g (M))).
g

Cada Preyy)(mingq) (M ))) es computable, de modo que basta ver que sélo hay
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D2

P1 Opg

Figura 6.8: Un ejemplo sencillo

un numero finito de modos. El Unico caso que no es inmediato es aquél en el que
existe ¢t con x € pre(t) \ post(t), es decir, cuando existe una transicién que borra
un identificador. En este caso basta considerar que el token borrado puede ser
cualquiera de los que aparece en M, o cualquier otro, pero nos basta con escoger
uno nuevo arbitrariamente, al estar trabajando médulo a-conversion.

a

Por definicién de sistemas bien estructurados [ACJT00], tenemos el siguiente
Corolario 6.2.22 Las v-APNs son sistemas bien estructurados.

Como se probé en [ACJT00], el recubrimiento (o alcanzabilidad de estados de
control, como se le llama alli) es decidible para sistemas bien estructurados. La
clave del resultado es que toda cadena ascendente infinita de ideales generados
por un wqo se estabiliza. Es decir, si Iy C I; C Is C --- es una cadena ascendente
de ideales entonces existe un k tal que I; = I para todo k > i. En particular,
podemos construir la siguiente cadena de ideales: si M es el marcaje que queremos
cubrir, tomamos Iy = C(M) e I,4+1 = I, U Pre(l,,) paran > 0.

Como Pre es mondétono se cumple que todos los I; son ideales, y como Iy C
I, C I, C--- y C es un wqo, se sigue que existe un indice k tal que I; = I para
todo [ > k. Entonces, por construccion, Iy es alcanzable (es decir, se puede cubrir
M) si y sélo si el marcaje inicial My € Ij.

Corolario 6.2.23 El a-recubrimiento es decidible para v-APNs y para sistemas
MSPN con identificadores abstractos.

Puede parecer que hemos probado la decidibilidad de una versiéon débil del
problema del recubrimiento, aquélla en la que permitimos un renombramiento
arbitrario de los nombres. Por ejemplo, si consideramos la red de la figura 6.8
y preguntamos si se puede cubrir el marcaje M dado por M(pg) = M(p1) = 0,
M(ps) = {b} y M(ps) = {a}, el resultado serfa afirmativo ya que Mla/b,b/a]
es alcanzable en un paso y M =, M|a/b,b/a]. Sin embargo, se puede usar esta
versién aparentemente débil para decidir la versién fuerte.
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b @ p1 QPS

Figura 6.9: De nuevo el ejemplo sencillo

Proposicion 6.2.24 FEl problema del recubrimiento para las v-APNs es decidible.

Demostracion. Sean My y M dos marcajes de una v-APN N = (P, T, F).
Queremos decidir si podemos cubrir M desde My. Sea R = S(My) U S(M), que,
intuitivamente, representa el conjunto de tokens que queremos monitorizar a lo
largo del cémputo, es decir, aquellos tokens que no queremos renombrar. Definimos
la v-APN N* = (PUR, T, F'). Para cualquier marcaje M definimos M*(p) = M (p)
sipg¢ Ry M*(r) = {r} para todo r € R. Por construccién de N*, en la que los
lugares en R estan aislados, sus tokens nunca se mueven o se eliminan, de manera

que se puede cubrir M desde My en N si y sélo si M* se puede a-cubrir desde
MF en N*
o en N*.

|

Consideremos de nuevo el ejemplo de la figura 6.8. De acuerdo con la con-
struccién del resultado anterior, que se puede ver en la figura 6.9, anadimos un
lugar para a y otro para b. Cuando ejecutamos esta nueva red, falla el razon-
amiento que aplicdbamos antes. Ahora, en un paso podemos alcanzar M’ con
M'(po) = M'(p1) =0, M'(p3) = M'(a) = a'y M'(ps) = M'(b) = b. Sin embargo,
no es cierto que M’ = M*[a/b,b/a], gracias precisamente a los nuevos lugares
anadidos.

Recapitulando, en esta seccién hemos probado la decidibilidad del problema
de recubrimiento, basdndonos en una propiedad que en principio podria parecer
mas débil, como es el a-recubrimiento, aunque hemos visto que a la postre son
equivalentes. En la seccién anterior probamos la indecidibilidad de la alcanzabil-
idad. Podriamos preguntarnos si la propiedad andloga al a-recubrimiento, que
podriamos llamar a-alcanzabilidad, es estrictamente mas débil que la alcanzabil-
idad. Un marcaje M es a-alcanzable si existe M’ alcanzable tal que M =, M’.
Sin embargo, es facil ver que la decidibilidad de la a-alcanzabilidad implicaria la
decidibilidad de la alcanzabilidad, usando exactamente el mismo truco que en la
proposicién 6.2.24.
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Figura 6.10: Red con un contador

El recubrimiento es decidible para sistemas MSPN con identifi-
cadores naturales

En esta seccién probaremos que el recubrimiento también es decidible para
sistemas MSPN con identificadores naturales, para lo que probaremos dicho re-
sultado para las redes con contadores. En este caso, no podemos aplicar directa-
mente la técnica de buenos cuasiordenes usada en el apartado anterior, ya que
no es inmediato encontrar un orden apropiado que no dependa del marcaje que
se pretende cubrir. Sin embargo, podemos probar el resultado de decidibilidad
reduciendo el problema al caso de las v-APNs.

En una primera aproximacién ingenua, podriamos intentar simular una red con
contadores por la correspondiente v-APN, simplemente sustituyendo las transi-
ciones succ por la correspondiente new y eliminando los lugares contador. Sin
embargo, las v-APNs trabajan mdédulo a-conversion de los tokens identificador,
de manera que un marcaje abstracto alcanzable de la red abstracta se correspon-
deria en esta simulacion ingenua con todas las permutaciones de los identificadores
naturales del sistema original. En otras palabras, no tenemos forma de hacer cor-
responder cada identificador abstracto con el natural al que representa, y por
tanto no tenemos manera de recuperar el orden en el que los naturales se habian
generado, que era una informacién contenida en el marcaje. Por tanto, para que
un marcaje se corresponda con una sola permutacién necesitamos una manera de
monitorizar y memorizar el orden en el que se han generado los nombres abstrac-
tos. Se podria pensar que esto no es posible, ya que necesitariamos recordar ese
orden para tiempos arbitrariamente grandes. Afortunadamente, dado el marcaje
M que queremos cubrir, basta con recordar ese orden durante un tiempo finito:
el correspondiente al mayor identificador que aparece en M.

Sean N = (P, T, F) una n-CsPN y M un marcaje de N. Definamos una v-APN
N* en el que el recubrimiento de M en N sea equivalente al de algiin marcaje

-k

M.

Definimos N* partiendo de N, eliminando su lugar contador, y cambiando las
etiquetas succ por new. Afadimos para cada i una coleccién de lugares d¢, . .. ,dili,
que se usaran para almacenar los n; primeros nombres creados por el i-ésimo
contador. Para ello, crearemos n; copias de cada transicién sucesor, de manera
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Figura 6.11: Simulacién de la red de la figura 6.10 mediante una v-APN

que contaremos con n; + 1 transiciones new para cada i. El j-ésimo disparo de
succ para j < n; lo simularemos mediante el disparo de la j-ésima copia de new,
que almacenard el nombre creado en dJ, mientras que los sucesivos disparos de
succ seran simulados por la misma transicién new (véase la red con un contador
en la figura 6.10 y su simulacién por medio de una v-APN en la figura 6.11).

Veamoslo formalmente. Supongamos que el conjunto de contadores de N es
P. ={c1,...,cu} y su correspondiente conjunto de transiciones sucesor es T, =
{t1,...,ty}. Para cada i sea n; = max{n | p € P, (i,n) € M(p)}. Entonces
definimos N* = (P*,T*, F’*), donde

s PP=P\P.U{d |i=1,....n, j=1,...,n;}

u{el |i=1,...,n, 7=0,...,n;},
s T =TU{t |[teT, i=1,....,n, j=1,...,n;},
= F™* es la funcién parcial con menor dominio tal que:
e *(p,t) = F(p,t) paratodope Py teT,

.« F*(t.p) :{ vsi F(t,p) =71"

F(t,p) en otro caso,
F*(p,tg) = F(p,t;) paratodo t; y j =1,...,n,,

[ ]
. F*(tj,p): vsi F(t,p) =17
g F(t;,p) en otro caso,
° F*(e?,t?“) =e¢paratodoi=1,...,ny j=0,...,n,; identificando tg
con t; cuando j > ny,
. F*(tg,e,-):Eparatodoi:1,...,nyj:1,...,n,-,
o F*(tj,e") =eparai=1,...,n,
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. F*(t] d])—Vparaz':1,...,nyj:1,...,n,

177

Ademas, dado el marcaje M de N definimos el marcaje M* de N* de la siguiente
manera. Si M(c;) = (i,k;) entonces elegimos un conjunto arbitrario de identifi-
cadores {r] |i=1,...,n, j=1,...,k} y tomamos

« M*(p)(n]) = M(p)(i, ) sip € P,

! @ en otro caso

w0 I\ 1si ] = m’LTL{TLZ,k‘Z}
" M) = { 0 en otro caso
Nétese que, estrictamente hablando, ()* no es una funcién, sino una relacién,
va que su definicién en principio depende de los identificadores elegidos. Sin embar-
go, todos los marcajes de la v-APN obtenidos son iguales salvo renombramiento
de sus identificadores y, por lo tanto, a-equivalentes.
Con las notaciones anteriores podemos probar el siguiente resultado.

Proposicion 6.2.25 Si My y Ms son marcajes de N entonces
M, — My < Mf — M2*

Demostracion. Veamos primero que si M;[t(o))My entonces M| — M. Si
t ¢ T entonces claramente My [t(c))My. Veamos qué ocurre si t = t; € T,. Si
{nl1i=1,...,n, j=1,...,k;} son los identificadores usados para construir M

definamos o’(z) = %HS_I z#vyo(zr)=(i,j)

. Veamos que tflﬂ(a’ ) se puede
n'" nuevo si x = v

disparar en M7 para algtn j. Las precondiciones de los t{ sonlasdet; y e{ ~! Dado
p € *t, si o(F(p,t)) = (i,7) se tiene que o’ (F(p,t)) € Mf(p) & n] € M{(p) &
(1,7) € Mi(p) & o(F(p,t)) € Mi(p). Ademas, por definicién de M7, Ml*(e;”) =1,

asi que la transicién t;”“

se puede disparar, dando lugar a un marcaje M. Veamos
que si tomamos los identificadores {nf li=1,...,n, 7 =1,....k} U{c(v)}
entonces M = M. Para los lugares de P se cumple que {J’(F(p,t))}(ng) =
{o(F(p,t))}(i,j) paratodoiy paratodo j =1,...,k}, donde kj = ki +1y ki = k;
para i # | (ambos términos se reducen a 1 cuando o(F(p,t)) = (i,7) y a 0 en otro
caso). Andlogamente se tiene que {o’(F(t,p))} (i) = {a( (t,p))}(i, 7). Entonces
T = M p)) — {0 (P, 0)H0rd) + {0 (Fp, )} ) = My(p) (i) —
{o(F(p, 1)} (0. 5) + {o(F(t.p))}E j) = Ma(p) (i, 5) = M (p)( 2-)~

Veamos que M también coincide con Mj en los otros lugares. Si k; > ny
entonces min{k;,n;} = ny, es decir, tf”’l = t; y son iguales porque M’(e?l) =
Mf(e") = M5(e/"). En el caso en el que k; < m; también coinciden porque la

transicién tf 1 mueve un token de el a ef”’l y anade a df”’l el identificador

k;+1
( )_UJH_
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Para el reciproco veamos que si M [u(c))M; entonces Mi[v(o’))Ma, donde
u=vsiu€Tyv=tsiu=t.En cualquiera de los dos casos es inmediato
pues el conjunto de precondiciones/postcondiciones de tg es un subconjunto del
conjunto de precondiciones/postcondiciones de t;.

a

Corolario 6.2.26 El recubrimiento es decidible para las redes con contador y los
sistemas MSPN con identificadores naturales.

Demostracién. Sea M el marcaje cuyo recubrimiento queremos decidir en N y
sea N* la v-APN de la proposicién anterior construida a partir de M. Claramente,
todos los marcajes alcanzables en la construccién anterior son de la forma M™* para
algin M. Entonces, basta ver que para todo M se tiene que M C M < M C,
M*. Como para todo (i,j) € S(M) se cumple que j < n; entonces basta tener
en cuenta que M (p)(n}) = M(p)(i,5) y M(p)(i,5) = M*(p)(n}) suponiendo que
M (di ) = M(d{ ) (si no se cumple basta tomar otros representantes de los (i, j),
que darfan lugar a M’ con M"™* =, M*).

Teniendo en cuenta lo anterior, concluimos que My —* M C M < My —*
M*, OM" v la tesis se sigue.

|

Notese que la anterior construccién no es una simulacién por el simple hecho
de que la funcién ( )* no es inyectiva. En efecto, si consideramos una red con un
s6lo contador, n = 1, un marcaje suyo Ms con 2 € S(M) y Mj el resultado de
sustituir en My todos los tokens 2 por el token 3 entonces se tiene que My = M3.
Sin embargo, si nos restringimos a los marcajes en los que no aparecen tokens
(i,7) con j > n; el resultado anterior muestra una simulacién paso a paso de redes
con contadores con v-APNs.

6.3. Resultados de acotacién

En los dos apartados anteriores hemos determinado la medida en la que nue-
stros sistemas, modelados como MSPNs en sus distintas versiones, pueden ser
analizados, a pesar de poder representar sistemas con un numero infinito de es-
tados. Sin embargo, cuando nos enfrentamos a una pregunta sobre un sistema
concreto, una pregunta previa deberia ser si el sistema en cuestion es de hecho
finito, a pesar de estar especificado en un modelo con posibilidad de describir sis-
temas con infinitos estados. La pregunta previa a la que nos referimos no es més
que la propiedad de acotacién.

A diferencia de las redes de Petri ordinarias, con una sola dimensién de infini-
tud, nuestras v-APNs presentan dos dimensiones de infinitud, una en el nimero
de identificadores distintos y otra en la cantidad de veces que esos identificadores
pueden aparecer. Consecuentemente, aparecen diversas nociones de acotacion,
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tanto en una dimensién, como en la otra, como en ambas conjuntamente (que
no simultdneamente).

Definicién 6.3.1 Sea N = (P,T,F) una v-APN.

= Diremos que N es acotada si existe n € N tal que para todo M alcanzable y
para todo p € P, |M(p)| < n.

= Diremos que N es acotada en anchura si existe n € N tal que para todo M
alcanzable y para todo p € P,|S(M(p))| < n.

= Diremos que N es acotada en profundidad si existe n € N tal que para todo
M alcanzable, para todo p € P y para todo a € Id, M (p)(a) < n.

s Diremos que N es histéricamente acotada si existe n € N tal que para toda
n
traza My[t1(o1)) ... [tn(on))Mn, |US(M;)] < n.
i=0

Proposicion 6.3.2 Dada una v-APN N, se cumplen las siguiente propiedades:
1. N es acotada si y solo si es acotada en anchura y profundidad.

2. N es acotada en anchura si y solo si existe n € N tal que para todo M
alcanzable, |S(M)| < n.

3. N es acotada en profundidad si y solo si existe n € N tal que para todo M

alcanzable y para todo a € 1d, Y M(p)(a) < n.
pEP

4. Si N es historicamente acotada, entonces es acotada en anchura.

Demostracion.
1. Para este punto basta tener en cuenta que |[M(p)| =| >, M(p)(a)| <
a€S(M(p))
> max{M(p)(a) | a € S(M(p))}| = [S(M(p))| - maz{M(p)(a) | a €
a€S(M(p))

S(M(p))}. Supongamos en primer lugar que existe n € N tal que [M(p)| <

n. Entonces | Y>>  M(p)(a)] < n y como por definicién S(M(p)) =
a€S(M(p))

{a € Id | M(p)(a) > 0} tenemos que |S(M(p))| < n y para todo a €

S(M(p)), M(p)(a) < n. Reciprocamente, supongamos que existen n y m

tales que |S(M(p))| < ny M(p)(a) < m. Del segundo hecho se sigue que

maz{M (p)(a) | a € S(M(p))} < m. Entonces, por la observacién anterior,

|M(p)] <n-my la tesis se sigue.

2. Basta tener en cuenta que S(M) = |J S(M(p)) y por tanto, |S(M)| <
peEP

SIS(M(p)| < |P|- maz{|S(M(p)| | p € P}. Por tanto, si existe n tal
peP
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que para todo p, |S(M(p))| < n entonces maz{|S(M(p))| | p € P} <n,lo
que implica que |S(M)| < |P| - n. Reciprocamente, si |S(M)| < n entonces

|
|
claramente para todo p, |S(M(p))| < n.

3. Basta tener en cuenta que Y M(p)(a) < > maz{M(p)(a) | a € Id} =
peEP peP

|P|-max{M(p)(a) | a € Id}. En primer lugar, si para todo py a, M(p)(a) <

n, entonces mar{M(p)(a) | a € Id} < n, y por la observacién anterior

Y>> M(p)(a) < |P|-n. Reciprocamente, si Y M(p)(a) < n entonces cada
peEP peP
uno de los sumandos ha de ser menor o igual que n y la tesis se sigue.

4. Por el punto anterior es inmediato, ya que dada una traza

Mylt1(01)) - - [tn(on)) M,

para todo ¢ € {0,...,n} es trivial que S(M;) C U S(M;).

=

a

En realidad, practicamente ya hemos visto que la acotacion es decidible para
las v-APNs. Esto es asi porque hemos demostrado que las v-APNs son sistemas
bien estructurados para el orden natural. Pues bien, con ese orden son, de hecho,
un sistema estrictamente bien estructurado.

Lema 6.3.3 M T, M’ siy solo si existe M" tal que M = M" =, M'.

Demostracion. Si M T, M’ entonces M T, M' y M' i, M, lo que, por
el lema 6.2.11, implica que M #, M’'. Por definicién de C, existe M” tal que
M C M" =, M'. Por tltimo, veamos que M # M", lo que implicara la tesis. En
efecto, si suponemos M = M" entonces, como M" =, M, tenemos que M =, M’,
y llegamos a una contradiccion.

Reciprocamente, M = M" =, M’ implica que M C, M’'. Ademids, si M =,
M’ entonces tendriamos M =, M " lo que es una contradiccién.

a

Lema 6.3.4 La relacion de disparo de las v-APNs es estrictamente mondtona
respecto a L.

Demostracion. Por el lema anterior, podemos repetir la demostracion del
lema 6.2.12 sustituyendo los C por C y sustituyendo los C por C para al menos
un p € P.



6.3. RESULTADOS DE ACOTACION 107

My es la raiz del arbol, inicialmente no marcado,
abortar:=falso
while existen nodos no marcados en el drbol y no(abortar) do
Sea M no marcado
Marcar M
Para todo t(o) activado y M’ tal que M[t(o)M":
Para todo M"” en el camino de la raiz a M tal que M" C, M’
if M" #, M’ then
abortar:=cierto
end if
anadir el arco (M, t(o), M’) al rbol
end while
devolver abortar

Figura 6.12: Algoritmo de decisién de la acotacién

Lema 6.3.5 Las v-APNs con su orden natural son un sistema estrictamente bien
estructurado.

Demostracion. Por el lema anterior y la proposicién 6.2.3.

|

Lema 6.3.6 Dada una v-APN con un marcaje inicial, el conjunto de marcajes
alcanzables es finito si y solo si la red es acotada segun la definicion 6.5.1.

Demostracion. Veamos que el conjunto de marcajes alcanzables Reach es finito
si y s6lo si N es acotada. Si Reach es finito podemos definir s = max{|S(M)]| |
M € Reach} y k = max{M(p)(a) | M € Reach, p € P, a € S(M)}. Entonces,

para cada M alcanzable |[M(p)| =] Y. M(p)(a)| <k-sy lared es acotada.
a€S(M(p))
El reciproco también es claro, ya que si N no es acotada entonces para cada n

existe M, tal que |M,(p)| > n para todo p.

a

Asi que podemos usar el resultado de [FS01] acerca de los sistemas estricta-
mente bien estructurados para decidir nuestra nocién de acotacion.

Corolario 6.3.7 La acotacién es decidible para las v-APNs.

Para aplicar el anterior resultado basta construir la parte acotada del arbol
de recubrimiento, como se muestra en la figura 6.12.

Es facil ver que el algoritmo de la figura 6.12 termina. Supongamos que no lo
hace. En ese caso existiria por el lema de Konig una cadena infinita de marcajes
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Figura 6.13: v-APN acotada en anchura pero no en profundidad

My — My — My — ... tales que para todo par de indices i < j, M; £, Mj, lo
que no puede ocurrir por ser ese orden un buen cuasi orden.

Por tanto, con el resultado anterior y la proposicién 6.3.2, sabemos que si una
v-APN estd acotada entonces esté acotada tanto en profundidad como en anchura.
Sin embargo, si no estd acotada ain podria estar o bien acotada en anchura (ver
figura 6.13) o bien acotada en profundidad (ver figura 6.14), aunque no acotada
simultdneamente en anchura y en profundidad o, de nuevo por la proposicién 6.3.2,
estaria acotada.

Veamos que la acotacién en anchura también es decidible para las v-APNs.
Para ello vamos a reutilizar la demostracién para redes P/T, basada en la con-
struccion del arbol de recubrimiento o de Karp-Miller.

Empecemos viendo una condicién necesaria y suficiente para que una red no
sea acotada en anchura.

Proposicion 6.3.8 Sea N una v-APN con marcaje inicial My. N no es acotada
en anchura si y solo si existen dos marcajes My y Mo tales que:

s My —* My —* M,
» My B, Mo,
» [S(My)| < |S(M2)].

Demostracion. Vamos a trabajar con la condicién equivalente a la acotacién
en anchura de la proposiciéon 6.3.2.

< Por monotonia de las »-APNs con respecto a T, si t1,...,t, es la secuen-
cia de transiciones que llevan de M; a M, entonces dicha secuencia de
transiciones estd de nuevo activada en M, y, por tanto, existe Mj3 tal que
My —* My, My T, M3y |S(Ma)| < |S(Ms3)|. Repitiendo el proceso obten-
emos una secuencia infinita My —* M; —* My —* M3 —* ... tal que
|S(M;)| < |S(Mi+1)] y, por tanto, N no estd acotada en anchura.

= Si N no estd acotada en anchura entonces existe una traza My — M; —
M; — ... tal que para todo k € N existe un indice ¢ con |S(M;)| > k.
Entonces existe una subsecuencia de la anterior, que denotamos igual que
ella, de manera que My —* My —* My —* ...y |[S(M;)| < |S(M;+1)| para
todo ¢ € N. Pues bien, por ser C,, un buen cuasi orden, existen dos indices
1 < j tales que M; &, M, y por tanto M; y M; cumplen los tres requisitos
buscados.
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© [ —O

Figura 6.14: v-APN acotada en profundidad pero no en anchura

|

Por tanto, para probar que la red no es acotada en anchura nos basta con
encontrar unos testigos como los que establece el resultado anterior. Ahora veamos
que es factible encontrar tales testigos, mediante la construccién de una version
modificada del drbol de Karp-Miller.

Llamaremos w-marcajes a una extensién de los marcajes ordinarios, en los que
permitimos que existan identificadores que se encuentren infinitas veces en uno
o varios lugares. Sin embargo, sélo permitiremos que exista un nimero finito de
identificadores.

Definicién 6.3.9 Llamaremos w-marcaje de una v-APN N con conjunto de lu-
gares P a cualquier elemento de ME(MS (P)), donde A € MS(P) es cualquier
funcion A: P — NU {oco}.

Asi que los w-marcajes de nuestras v-APNs representan clases de equivalencias
de marcajes, modulo =, en los que algunos identificadores pueden aparecer un
numero infinito de veces en algin lugar. En ese caso, escribiremos oo(p).

Las definiciones de orden entre w-marcajes, activacion de una transicién en
un modo, disparo de una transiciéon en un modo y w-marcaje alcanzado por el
disparo de una transicién en un modo son andlogas a las que teniamos, teniendo
en cuenta la extension a NU{co} de la aritmética habitual con n < oo, co+n = oo,
00+ 00 =00y 00—n =00 (N0 usaremos nunca n — oo 0 00 — o0), para todo
n € N.

No esté claro cémo seria el procedimiento de construccién del arbol de Karp-
Miller de una v-APN con el orden C,, debido a las distintas dimensiones de
infinitud que se dan en ellas, que no son ortogonales. Mas concretamente, la rep-
resentacion homogénea de infinitos tokens distintos que representan los w-marcajes
de una red P/T, en principio no se puede trasladar a las v-APNs. Por ejemplo,
podria haber un ntimero infinito de identificadores, unos acotados en profundidad
y otros no, por lo que no se les podria tratar uniformemente, al menos no de
forma inmediata. Sin embargo, al estar buscando la acotacién en anchura de la
red, podemos parar en el momento en el que encontramos un par de marcajes M,
alcanzable desde My, y Ms, alcanzable desde My, tales que |S(My)| < |S(Mz)| y
My E, Ms. Sin embargo, cuando encontramos My y Ms, este ultimo alcanzable
desde el primero pero tal que |S(M;)| = |[S(M2)| y M1 T My sabemos que ha de
existir un identificador a y un lugar p tales que M (p)(a) < Ma(p)(a) y, por tanto,
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My es la raiz del arbol, inicialmente no marcado
abortar:=falso
while existen nodos no marcados en el arbol y no(abortar) do
Sea M no marcado
Marcar M
Para cualquier par t(o) que esté activado y M’ tal que M[t(o)M’:
Para todo M" en el camino de la raiz a M tal que M" C, M’
if M" #, M’ then
if |[S(M")| < |S(M')| then
abortar:=cierto
else
Sean M" = {Ay,...,A,} y M' ={By,...,By} con A; C B;
para todo ¢ y p tales que A;(p) < B;(p) hacer B;(p) = oo
end if
end if
anadir el arco (M,t(o), M")
end while
devolver abortar

Figura 6.15: Algoritmo de decisién de la acotacién en anchura

la secuencia de acciones que llevan de M7 a M5 se puede repetir por monotonia
desde Ms, para obtener un M3 que de nuevo cumple que Ms(p)(a) < Ms(p)(a)
y |S(Ms)| = |S(Ms)|. Entonces, en vez de anadir My al drbol, anadiremos una
modificacion de este en la que el identificador a se encuentre un nimero infinito de
veces en p. Sin embargo, este hecho no nos dice nada de la acotacién en anchura
de la red, por lo que es necesario proseguir con la construccién del arbol. Este
algoritmo aparece detallado en la figura 6.15.

Llamaremos w-secuencia a cualquier rama del arbol construida por el algo-
ritmo anterior, y diremos que un w-marcaje es alcanzable si aparece en alguna
w-secuencia.

Proposicion 6.3.10 El algoritmo de la figura 6.15 termina.

Demostracion. Si no termina entonces el arbol que construye es infinito, y por
ser finitario y el lema de Konig, tiene una rama infinita. Sea My — My — My —
Ms ... esa rama. En primer lugar, como para cualquier marcaje M el conjunto de
marcajes estrictamente menores que €l segiin T, es finito, podemos extraer de esta
traza una subtraza de manera que para todo par i < j se cumple que M; [Z, M;.
Por claridad en las notaciones denotaremos a la nueva secuencia igual que a la
original. Como por construcciéon del arbol, en ninguna rama aparecen marcajes
a-equivalentes, se tiene que para todo par i < j o bien M; T, M; o bien M; y
M; son incomparables. Como C, es un buen cuasi orden, ninguna cadena infinita
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puede contener una cantidad infinita de marcajes incomparables dos a dos, por lo
que tiene que existir una subcadena de marcajes estrictamente creciente, es decir,
My, My, M, ... tal que M;, Co M;;, . Por construccién del drbol, se cumple
que existe un m tal que para cualquler g, |S(M; J)] =my en M;, , hay, al menos,
un identificador nuevo que aparece infinitas veces en algtin lugar, es decir, existe
ay p tal que M;,(p)(a) # oo = M;,,,(p)(a). Sin embargo, sélo puede haber m
identificadores, y sélo hay |P| < oo lugares, de modo que a lo sumo se podria
aumentar el nimero de “infinitos” en el marcaje m - |P| veces, lo que nos lleva a

una contradiccion.

a

Veamos que, ademads de terminar siempre, el algoritmo es correcto. Para ello
vamos a dar las relaciones habituales entre w-marcajes y marcajes ordinarios.

Proposicién 6.3.11 Sea N una v-APNy M un w-marcajeilcanzable. Para cada
n € N eziste un marcaje alcanzable M tal que S(M) = S(M) y para todo lugar
p € P e identificador a € S(M):

» Si M(p)(a) # oo entonces M(p)(a) = M(p)(a);
» Si M(p)(a) = oo entonces M(p)(a) > n.

Demostracion. Basta adaptar rutinariamente la demostracién del resultado
andlogo en [DR98, pagina 144].

|

Proposiciéon 6.3.12 Sea M un marcaje alcanzable de una v-APN N. Entonces
existe un w-marcaje alcanzable M tal que S(M) C S(M) y M(p)(a) = M(p)(a)
para todo lugar p e identificador a tales que M (p)(a) # oo. Ademds, si no eviste
M’ en la traza que lleva a M tal que M’ T M, entonces M = M.

Demostracion. Procedemos por induccién sobre la longitud de la traza que
lleva a M. Si esa traza es de longitud 0, es decir, si M es el marcaje inicial,
entonces trivialmente podemos tomar M = M.

t(o)

Supongamos que M’ es un marcaje alcanzable tal que M’ — M. Por hipétesis
de induccién existe M alcanzable tal que S(M’) C S(M') y M’(p)(a) = M (p)(a)
para todos a y p tales que H/( )(a) < oco. Sea M tal que M ") y M el
marcaje obtenido de M aplicando el algorltmo es decir, M ( )(a) = (p)( ) si
no existe otro marcaje anterior a M’ tal que M T M" y M (p)(a) < <M (p)( )y
M (p)(a) = oo, en otro caso. Veamos que M cumple la tesis.

Por definicién de alcanzabilidad de w-marcajes, M es alcanzable. Ademés, si
M (p)(a) < oo entonces necesariamente M/(p)(a) < o0y M”(p)(a) = M(p)(a).

Entonces, M(p)(a) = M’ (p)(a) - {o(E(p,t))}(a) +{o(F(t,p))}(a) = M(p)(a), ya
que por hipétesis de induccién M (p)(a) = M'(p)(a).

M’
M’
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Veamos finalmente que S(M) C S(M). Para ello basta tener en cuenta los
hechos siguientes: En primer lugar, la hipétesis de induccién nos dice que S(M') C
S (Hl) Ademas, el disparo de t(o) crea los mismos identificadores tanto en M
como en M. Sin embargo, por el parrafo anterior, sabemos que t(c) destruye al
dispararse més identificadores en M que en M. De todo lo anterior se deduce que
S(M) C S(M). La observacién final es cierta trivialmente por construccién del
algoritmo.

|

Proposicion 6.3.13 N es acotada en anchura si y soélo si el algoritmo de la
figura 6.15 devuelve falso.

Demostracion. Si N es no acotada entonces segiin la proposicién 6.3.8 existen
My y My tales que My —* My —* My con My & My y S(M;) C S(Ms), y tal
que Mj es incomparable a todos los anteriores marcajes de la traza (tomando
representantes adecuados de la clase médulo =, ). Segin la observacion del lema
anterior, M; es alcanzable como w-marcaje. Ademds, de nuevo por el lema ante-
rior, existe Mo tal que My —* Ms con S(Ms) C S(Ms) y de manera que My y
M, coinciden cuando este tltimo no vale co.

En primer lugar, M3 es un w-marcaje alcanzable. Ademds, S(M;) C S(Mz) C
S(M3) y por tanto, S(M;) C S(Ms). Por tltimo, veamos que M; = M. Si
Mj(p)(a) = oo entonces claramente Mi(p)(a) < Ma(p)(a). Si, por el contrario,
Mj(p)(a) < oo entonces M (p)(a) < Ma(p)(a) = Ma(p)(a). De los dos hechos
anteriores se deduce que M, C M.

Pues bien, cuando el algoritmo de la figura 6.15 encuentra un w-marcaje como
M, este devuelve cierto, y la tesis se sigue.

Supongamos ahora el algoritmo devuelve cierto. Si ello ocurre es porque el
algoritmo ha encontrado un marcaje M; y un w-marcaje Mo, tales que My —*
My —* My con My & My y S(My) C S(Ms) (tomando representantes adecua-
dos). Entonces, por la proposicién 6.3.11 existe My tal que S(Mz) = S(M3) y Mo
coincide con My donde este tltimo no vale oo, y supera cualquier valor prefijado
en el resto. Consideremos un valor suficientemente grande para que M; T Mos.
Ademids, S(M;) C S(M3) = S(My), asi que se cumplen las condiciones de la
proposicién 6.3.8 y la red es no acotada.

a

Corolario 6.3.14 EIl problema de la acotacion en anchura de las v-APNs es de-
cidible.

Hemos visto que, en general, el problema de alcanzabilidad es indecidible para
las v-APNs. Evidentemente, en el caso en el que la red sea acotada el espacio
de estados que genera es finito, y por tanto la alcanzabilidad para la clase de
v-APNs acotadas es decidible. Pues bien, de hecho esto también es cierto para
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s1={{m}}
1 ¢
s2 = {{p1,00(p2)}}
N

t
Figura 6.16: Arbol de Karp-Miller de la v-APN de la figura 6.13

la clase de v-APNs acotadas en anchura, aunque puedan generar un espacio de
infinitos estados. Ello se debe a que es posible simular toda v-APN por medio de
una APN; es decir, una red que no crea identificadores (en la que, por simplicidad,
permitiremos tokens ordinarios). Esta simulacién se basa en anadirle a la red un
control y un repositorio de identificadores disponibles para ser utilizados.

Sea N = (P, T, F, M) una v-APN acotada en anchura. En primer lugar, vamos
a suponer que N no tiene transiciones que pueden crear un identificador y destru-
ir otro, es decir, suponemos que no existen transiciones con x € pre(t) \ post(t)
y v € post(t). Sila red no cumple esa condicién, es inmediato construir otra
equivalente que si la cumple, desdoblando todas las transiciones que no cumplan
esa condicién en dos que se disparen sucesivamente, tales que la primera borra
el identificador y la segunda crea el nuevo. Si N estd acotada en anchura por el
numero n, consideramos un conjunto I de n identificadores tal que S(Myp) C I.
Pues bien, por ser N acotada en anchura, el arbol de Karp-Miller generaliza-
do T = (S,A4) de N es finito. Vamos a definir la APN N* = (P*,T* F*, M)
que simula N, con algunos arcos etiquetados con conjuntos de variables, lo que
podemos hacer segin la proposicién 5.2.4. Usaremos la variable v/ € Var en N*,

que serd una variable mas. Definimos la relacién kill como la menor relacién que
¢ ¢

verifica kill( My (—U>) My, X) siy sélo si My (—U>) M, € A y o instancia todas las

variables de X (y sélo a ellas) a algun identificador que aparece en S(M;) pero

no en S(M,). Entonces tomamos:
» P*=PUSU{R},
s TF = {t(81,82) ‘ S1 t(_a}) S9 € A},

F(t,p) st F(t,p) # v
V' si F(t,p) =v

F*(p, t(s1,52)) = F(p,t) y F*(t(s1, 5),p) = { para

todo p € Py t(s1,s2) € T*,

F*(s1,t(s1,82)) = F*(t(s1,52), 52) = ¢,

Si v € post(t) entonces F*(R,t(s1,s2)) =1/,

¥ Con las notaciones que introduciremos en el capitulo 10, X; € part(c), prex. (t) € My y
post x, (t) = 0.



114 CAPITULO 6. EXPRESIVIDAD DE LAS MSPN

t
» F*(t(s1,82), R) = X sikill(sy ) so, X;)para Xq,..., Xy X ={x1,..., 2 |
x; € X;} es un conjunto cualquiera formado por un representante de cada
conjunto de variables X,

= Ademas, dado el marcaje alcanzable M de N definimos el marcaje M* de
N* de la siguiente manera: la proposicién 6.3.12 nos garantiza la existencia
de un w-marcaje s en S que coincide con M donde no toma el valor w, que
por tanto es tnico. Entonces definimos M*(p) = M(p) sip € P, M*(s) =1
M*(s") =0 para todo s # s, y M*(R) =1\ S(s).

Proposicién 6.3.15
Mi[t(o)) Mz < M [t(s1, s2)(0)) My

Demostracion. En primer lugar, veamos que si M [t(o))Ma entonces M [t(s1, s2)(0)) M.
Sea s1 el w-marcaje que nos da la proposicién 6.3.12. Por construccién de T, co-
mo M;[t(o)) My también sq[t(o))se, y por tanto s2 es el w-marcaje que nos da

t
la proposicién 6.3.12 para M, con sy ) s9 € Ay por tanto t(s1,s2) € T*. Por
definicién de N* se tiene que
*tU{s1} siv ¢ Var(t)
°t = .
(51,52) { *tU{s1, R} siv € Var(t) Y

t(o)

t(81,32). _ t*uU {SQ,R} si kill(sl (—> SQ,Xi)
t* U {s2} en otro caso,

Pues bien, sip € Py F(t,p) # v entonces My (p)—{c(F(p,t)) }+{o(F(t,p))} =
M (p) —{o(F(p,t))} +{c(F(t,p))} = Ma(p) = M (p). Claramente el token de s;
en M pasa a s2 en MJ. Siv ¢ Var(t) y no existe X con kill(s1t(0)—s2,X) en-
tonces S(M;) = S(Msa) y Mj(R) = M (R). Si F(t,p) = v para algin p entonces
F*(R,t(s1,52)) = F*(t(s1,52),p) = V. Como hemos supuesto que en tal caso no
existe x con = € pre(t) \ post(t), se tiene que S(M;) C S(Ms) C I. Entonces
existe a € Id tal que o(v) = a € M{(R) y a ¢ M(p) para p # R, y por tanto
M (p) — {o(F(p, )} + {a} = Mi(p) — {o(F(p,£)} + {a} = Ma(p) = M;(p).
Ademés, como S(Msz) = S(Mi) U {a} se cumple para R que M;(R) — {a} =
I\ (S(My)U{a}) = M3 (R). Por dltimo, supongamos que kill(s1t(c)—s2, X;) para
i=1,...,ky F*(t(s1,s2),R) = X = {x1,...,zx}. Por definicién de kill se cumple
que o(F(t(s1,82)), R) = 0(X) = S(s1)\S(s2), es decir, S(s2) = S(s1)Uc(X). En-
tonces M5 (R) =1I\S(s2) = (I\S(s1))—0o(X) = M (R)—0o(X), como querfamos
demostrar.

Para el reciproco claramente si M7 [t(s1, s2)(0)) M5 entonces o(F(p,t)) € M;(p) =
M, (p) sip € Py t(o) se puede disparar en M; para alcanzar My pues Mj|p = M.

a

La APN de la figura 6.17 es la que resulta de aplicar la anterior construccién
a la v-APN de la figura 6.13". El arbol de Karp-Miller para esa red es el de la

“En realidad, esa red ya es una APN.
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X
O
xr
xr
t(sl, 52) S1

Figura 6.17: APN que simula la v-APN de la figura 6.13

x
t1 D2

Yy z T
14

Figura 6.18: Otra v-APN acotada en anchura

s1={{p1}, {p3}}

s2 = {{pa}}

Figura 6.19: Arbol de Karp-Miller de la v-APN de la figura 6.18

figura 6.16. Otro ejemplo se muestra en la figura 6.18, cuyo arbol de Karp-Miller
aparece en la figura 6.19, y la APN que la simula estd en la figura 6.20.

Corolario 6.3.16 FEl problema de alcanzabilidad para redes acotadas en anchura
es decidible.

Demostracion. Dado un marcaje M de una v-APN N, construimos la APN
N* a partir de su arbol de Karp-Miller T = (S, 4), que es finito. Supongamos
que |S(M)| < n para todo M € S. Si |S(M)| > n entonces trivialmente no es
alcanzable. Supongamos por tanto que |S(M)| < n. Pues bien, al ser todos los
marcajes alcanzables de N* estables, por la proposicion anterior M es alcanzable
en N siy sélo si existen M € S y una biyeccién h : I — S(M) tales que:
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Figura 6.20: APN que simula la v-APN de la figura 6.18

= M Lo M
s M* es alcanzable en N*, donde

o M*(p)(a) = M(p)(h(a)) para todo p € P,
o M*(M) =1y M*(s) =0 para todo s # M.

Como sdlo existen un numero finito de w-marcajes en S y un numero finito de
biyecciones entre I y S(M), la alcanzabilidad en N se reduce a la alcanzabilidad
en N*, siendo ésta decidible, como se probd en el capitulo 4.

a

Por tltimo, es facil ver que la acotacién histérica también es decidible, es decir,
el problema de decidir si toda traza contiene un niimero acotado de identificadores.
Para probarlo, basta tener en cuenta que dada una red N podemos construir N*
de manera que N es histéricamente acotada si y sélo si N* es acotada en anchura,
sin mas que anadir a N* un lugar c en el que se depositen todos los identificadores
que se crean, es decir, con F*(t,c¢) = v para todo t tal que v € post(t). Si ponemos
en c todos los identificadores que aparecen en el marcaje inicial, es decir, Mg (c) =
S(My), vy de ¢ nunca se eliminan identificadores, entonces ¢ contiene en cada
marcaje alcanzable M todos los identificadores que se han generado en la traza
que lleva a M. Por ser la acotaciéon en anchura decidible, como acabamos de
probar, tenemos el siguiente resultado.

Proposicion 6.3.17 La acotacion historica es decidible.

Los resultados vistos en este capitulo nos permiten establecer una jerarquia
entre los distintos modelos, que se presentan en la figura 6.21.
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MSPNs abstractas

Recubrimiento

SPNs naturales
Alcanzabilidaad

Redes P/T
Subalcanzabilidad

Figura 6.21: Resumen de resultados de decidibilidad

6.4. Desigualdades

Hasta ahora hemos considerado que el 1inico control que tenemos sobre los dis-
tintos tipos de identificadores involucrados en el disparo de una transicién viene
dado por el uso de las mismas variables en distintos arcos, lo que obliga a que los
identificadores a los que se instancian sean los mismos. En consecuencia, pode-
mos especificar la restriccién de que dos identificadores que tomamos de distintas
precondiciones sean de hecho el mismo. Sin embargo, no contamos con ningin
mecanismo que nos permita hacer lo mismo con la desigualdad de identificadores.

Vamos a incorporar un mecanismo que nos permita chequear la desigualdad
de identificadores, de manera que obtendremos de manera més exacta lo que
Andrew Gordon llama nombres puros [Gor00], que sélo pueden ser comparados
entre si mediante la igualdad o la desigualdad.

Dado el conjunto de variables V' C Var, denotamos mediante Expr(V) al
menor conjunto que satisface

Expr(V)={e=y,x #ylz,ycViU{erAea|er,e2 € Expr(V)}

y Expr = |J Ezpr(V). Escribiremos Var(x = y) = {z,y}, Var(z #vy) = {z,y}
VCVar
y Var(e1 A ez) = Var(er) U Var(eg).
Una v4-APN es una tupla N = (P, T, F, \) tal que (P,T,F) es una v-APN y
A : T — Ezxpr es una funcién tal que Var(A(t)) C Var(t) para todo t € T'.
Dada una transicion ¢ € T', e € Ezpr(Var(t)) y una funcién o : Var(t) — Id
escribiremos o F e si ello se puede derivar aplicando las siguientes reglas:
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Figura 6.22: Simulacién de una v-APN (izquierda) por una v4-APN (derecha)

sobtax=y<o(x)=0y)

»okhax#Fyso(r)#£o(y)

mokeANegssobeyobes

Diremos que o : Var(t) — Id es un modo de ¢t si o = A(%).

Toda v-APN puede ser simulada por una v.-APN, sin més que tener en cuenta
que una transicion de una v-APN en la que intervienen varias variables se puede
simular con una eleccién (no determinista desde el punto de vista estético, pero
que serd determinista dindmicamente) de transiciones. Por ejemplo, en el caso en el
que la transicién tuviese dos variables = e y adyacentes, simularfamos la transicién
mediante la elecciéon de una transicién etiquetada por z = y y otra etiquetada por
x # y (ver figura 6.22). Con ello todos los resultados de indecidibilidad de las
v-APNs se conservan cuando admitimos también el uso de desigualdades entre
identificadores.

Proposicién 6.4.1 El problema de la alcanzabilidad para las v4-APNs es inde-
cidible.

Pero, ;qué ocurre con nuestro principal resultado, es decir, con la decidibilidad
del recubrimiento para las v-APNs? Pues bien, se puede ver que la demostracién
que vimos de la decidibilidad del recubrimiento se puede trasladar al nuevo mode-
lo. En efecto, el orden a considerar es exactamente el mismo que alli, y el caracter
de buen cuasi orden del mismo no depende de la semantica. La monotonia del
orden con respecto a la relacién de disparo también se preserva en presencia de la
desigualdad. Por tltimo, el conjunto min(Pre;(C(M))) sigue siendo computable,
sin mas que restringir el conjunto de modos en los que se puede disparar ¢ para
alcanzar un marcaje mayor que M.

Proposicién 6.4.2 El problema del recubrimiento para las v+-APNs es decidible.

Asi que las v4-APNs son més expresivas que las v-APNs, pero los problemas
considerados son igualmente (in)decidibles en ambos modelos, por lo que queda
como problema abierto el distinguir entre si a ambos.
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6.5. Arcos de transferencia y reset

Ahora veamos que el modelo de las redes de Petri con arcos de transferencia
es, en cierto sentido, un caso particular de nuestras v-APNs. En particular, va-
mos a ver que es posible realizar una simulacién débil de toda red con arcos de
transferencia por medio de una v-APN, es decir, una simulacién que en principio
permite mas computos que los simulados, pero de manera que los cémputos que no
respeten la simulaciéon no cumplan determinado invariante facilmente chequeable.

Definicién 6.5.1 Una red de Petri con arcos de transferencia es una tupla N =
(P,T,F,F,), donde

» P es un conjunto de lugares,
n T es un conjunto de transiciones,

» FC(PxT)U(T x P),

F, CPxTxP.

Las tripletas de F; son los arcos de transferencia, que denotaremos en las
figuras por flechas dobles. Dada una transicién ¢t € T, escribiremos *t = {p € P |
(p,t) e Fyytt={pe P|(pt,p) € F}, y andlogamente para t* y t'. También
escribiremos P; para referirnos al conjunto de lugares que son precondicién de
algin arco de transferencia, es decir, {p € P | t € T, p € 't} y T, para el
conjunto de transiciones que pertenecen a algin arco de transferencia, es decir,

{teT|(pt,p) e Fyparapyp}.

Definicion 6.5.2 Un marcaje de una red de Petri con arcos de transferencia
N es un multiconjunto de lugares de N. Diremos que una transicion t de N
estd activada si M(p) > 0 para todo p € *t Ut. Entonces t se puede disparar,
produciendo el marcaje M', definido por:

= M'(p) = M(p) — F(p,t) + F(t,p) para todo p ¢ 't Ut",

» M'(p) =0 para todo p € 't,

» M'(p) = M(p) + M(p') para todo p € t, donde (p',t,p) € F;.

Veamos ahora como podemos simular las redes con arcos de transferencia por
medio de las v-APNs. La idea es usar, para cada lugar precondiciéon de transfer-
encia de una transicion, un identificador que identifique los tokens validos en ese
lugar. De este modo, para cada lugar p tendremos otro lugar ¢(p), que contendra el
token vélido para p en cada momento. Asi, si el token valido es a (es decir, en
c¢(p) se encuentra el identificador a) entonces un cierto nimero de tokens negros
en p vendran identificados en N* por el mismo nimero de tokens a en p.
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@ ——L——0s
> \—‘\
Yo () ela)

Figura 6.24: Simulacién débil de la red con arcos de transferencia

Simulamos cada transicién ¢ por medio del disparo de la transicién t(do)
primero, el disparo de t(ay),...,t(a,) después y finalmente el disparo de t(done),
donde aq,...,a, son los arcos de transferencia que contienen a t, para n > 0.
Notese que si una transicién no tiene arcos de transferencia entonces no seria nece-
sario desdoblarla en dos, aunque lo haremos por homogeneidad. Ademaés, todas
las transiciones t(do) tienen como precondicién a un lugar s, que es postcondi-
cion de t(done), de modo que hasta que no se ha acabado de simular el disparo
de t ninguna otra transicién podra usar los tokens que las transiciones ¢(a) van
colocando en las postcondiciones de t.

Asi que dada una red con arcos de transferencia N = (P,T,F,F;) vamos
a construir N* = (P*,T* F*) que la simula débilmente. Consideraremos una
variable distinta x, para cada p € P. Definimos N* a continuacién:

» PP=PU{c(p) | pe P}U{s}U{u |t €T},
= T* = {it(do),t(a),t(done) [t € T, a = (p,t,q) € Fi},
= F* ge define de la siguiente manera:

o *(s,t(do)) = F*(t(do),u;) = F*(ut,t(done)) = F*(t(done),s) =
F*(ug,t(a)) = F*(t(a),us) = € para todo t € T y para todo a =
(p:t,q) € 1,

o [*(p,t(do x, para todo p € *t,

) =
e F*(p,t(do)) = F*(t(do),p) = z, para todo p € ',



6.5. ARCOS DE TRANSFERENCIA Y RESET 121

o F*(c(p),t(do

)
e Sia=(pt,q)
zp, F*(t(a), q) = F*(c(q), t(a))
zp y F*(t(done), c(p)) = v,
o F*(c(p),t(done)) = F*(t(done),c(p)) = zp y F*(t(done),p) = =, para
todo p € t°.

xp para todo p € *t U t,

) =
(p, (()) F*(c(p), t(a)) = F*(t(a), c(p))
= F*(t

) = F*(t(do), c(p)

S E entonces F'

Ademas, dado un marcaje M de N, definimos el siguiente marcaje M* de
N*: Sea {n, | p € P} una familia de identificadores cualesquiera de Id. Entonces
tomamos

= M*(p)(np) = M(p) y M*(p)(b) = 0 para todo p € Py b # np,
» M*(c(p)) = {np} para todo p € P,
» M*(s)=1y M*(u;) =0 para todo t € T.

Proposicion 6.5.3 Sea N una red con arcos de transferencia y N* la v-APN
definida anteriormente. Entonces My —* My si y sélo st My —* M;.

Demostracion. Veamos primero que si M [t) Ms entonces My —* Ms. Supong-
amos que existen n arcos de la forma a; = (p;,t,q;) en F;, con n > 0. Veamos
entonces que la siguiente es una traza en N*:

M [t(do) Mo[t(ar)(o1)) " Ty . .. Mo_1[t(an) (o))" M nlt(done) (o)) M5 (6.1)

donde para cada i = 1,...,n, l; = Mi(p;) y M; se define de la siguiente forma:

g

i(s) =0y Mi(u) =1,

=l

(pj) =0 para j =1,...4,

=l

(pj) = M;(p;) para j =i+1,...,n,

=l

(q]) = {7] 7M1(pj)+M1(qJ } para j — 1 7

g

(¢;) = Mi(qj) paraj =i+ 1,...,n,

EI

i(p) = {n, ...p...,n} para p € *t.

Vedmoslo por induccién sobre ¢. Para ¢ = 0 tenemos que ver que tras disparar
t(do) se alcanza un marcaje M que coincide con M7 excepto en s, us y p € *t.
Por construccién de N* tenemos que *t(do) = {s} U {p,c(p) | p € *t Ut} y
t(do)® = {us }U{p,c(p) | p € ‘t}U{c(p) | p € *t}. Por hipétesis t se puede disparar
en Mi, de modo que M;(p) > 0 para todo p € *t Ut y, por lo tanto, M (p) # 0.
Ademés, M (s) =1y los lugares ¢(p) nunca estédn vacios en marcajes de la forma
M*, asi que la transicién t(do) se puede disparar en modo o, donde o(x)) = 1, si

(@), ¢(q)) = g, F*(c(p), t(done)) =
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c(p) = {np}, alcanzando un marcaje My. Veamos que M, cumple las condiciones
anteriores. Como *t(do)\t(do)® = {s}U{p | p € *t} y t(do)*\*t(do) = {u;} tenemos
que tras el disparo de t(do), Mo(us) = 0, Mo(s) = 0y Mo(p) = M;(p)—{o(z,)} =
M7 (p) — {np} para p € *t, como querfamos demostrar.

Suponiendo que M;[t(do))M [t(ay) (o)) My ... M;_o[t(ai—1)(os_1))1M;_q
veamos que M;_1[t(a;)(0o;)) M;. Por construcciéon de N* se cumple que *t(a;) \
t(a;)® = {pi} v t(a;)® \ *t(a) = {¢;}. La hipétesis de induccién nos dice que
M;_1(p;) = l;, por lo que podemos disparar sucesivamente [; veces la tran-
sicién t(a;) en modo o;, con o;(zp) = {np} si M{(c(p)) = {mp}. El marcaje

obtenido coincide con M;_; excepto en los lugares p; y ¢;, donde contiene M; (p;)—

M;(q;), vy, por lo tanto, coincide con M;.

Sélo queda por ver que M, [t(done)(c’)M; para tener que 6.1 es una traza en
N*. Como *t(done) \ t(done)® = {us} y t(done)® \ *t(done) = {s} U{p | p € t*},
t(done) se puede disparar, obteniendo un marcaje M. Veamos que M = Mj:
En primer lugar, M(u;) = 0y M(s) = 1. Ademds, para todo p € t*, M(p) =
M, (p)+{np} st M{(c(p)) ={np}y M(p) = M,(p) para el resto de lugares p € P.
Ademds, M (p) = n para algin 7 nuevo y para todo p € 't. De lo anterior se tiene
que:

Si p € 't entonces p = p; para algin i y M(p) = M,(p) = 0 = Mz(p), pues
Ms(p) =0,

Sip € t! entonces p = ¢; para algtiniy M (p) = M,(p) = {np, Mi(gi)+ Mz (pi) p}
{np7 M'z'(P)a np} = My (p),

Sipet*\*t, M(p) = Mu(p) + {np} = M{(p) + {np} = M3 (p),

Sipe*t\t*, M(p) = My(p) = {n,2®)=1 n} = M;(p)

De todo lo visto se concluye que M = Ms y hemos probado que M;[t) Mo
implica M{ —* Mj3, de lo que se deduce que M; —* My implica M| —* M.

Veamos ahora el reciproco. Supongamos que en el cémputo M; —* My, M3
es el primer marcaje estable (de lo contrario trabajamos con el primero que lo
sea). Como My (s) =1y M (u;) =0 para todo ¢t € T, necesariamente la primera
transicién disparada ha de ser del tipo t(do), pues todas las demés tienen a algin
u; como precondicién. Asi que existe ¢ tal que M{[t(do)(o)) —* Ms. Veamos
que entonces M [t)Ms, lo que implicard la tesis. En primer lugar, como *t(do) =
{s}U{p,c(p) | p € *tU't} y t(do) se puede disparar en modo o desde M; se tiene
que o(F(c(p),t)) = o(F(p,t)) = o(zp) € M;(p) para todo p € *t U't. Entonces
M;(p) > 0 para todo p € *tU't y la transicién ¢ estd activada y M;[t)M’. Veamos
que M' = Ms.

Por definicién de disparo en las redes con arcos de transferencia tenemos que:

» M'(p) =0y M'(q) = M;i(p) + Mi(q) para todo (p,t,q) € Fy,
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Figura 6.25: Red con arcos reset
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Figura 6.26: Simulaciéon débil de la red reset

= M'(p) = Mi(p) — 1 para p € *t\ t°,
» M'(p) = Mi(p) + 1 parap € t*\ *t,

s M'(p) = M;(p) para el resto de lugares p € P.

Por la forma de *t(do) y t(do)®, como Mi(p) = M'(p) # () para todo p € 't y
M'(u¢) = 1, las tnicas transiciones activadas son t(a) para todo a = (p,t,q) € F;
y t(done). Por un razonamiento andlogo al utilizado en la demostracién de la
proposicién 6.1.8, se demuestra que sélo se dispara t(done) después de hacerlo
M (p) veces t(a) para cada a = (p,t,q) o de lo contrario, se generaria un marcaje
ilegal, que nunca podria volver a legalizarse, en contradiccién con el hecho de
que M; es legal. En este caso un marcaje M de N* es legal cuando SM(c(p)) C
S(M (p)) para todo p € P.

Tras disparar Mj(p) veces cada una de las t(a) obtenemos un marcaje M" tal

para todo p € *t. En este momento ya no se puede disparar ninguna de las t(a),
pues todas las precondiciones p € 't estdn vacias, de modo que M" [t(done)(o”)) M3.
El marcaje My coincide con M"” excepto en los lugares s, u;, ¢(p) y, mas impor-
tante, en los p € t*, donde verifica que Mj(p) = M"(p) + {np}. De lo anterior se
deduce que M'* = MJ y, por lo tanto, M" = Mj y concluimos la demostracién.

a
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Una construccion similar a la vista nos permite simular débilmente las redes
con arcos reset por medio de las v-APNs. Un arco reset (o de puesta a cero) es un
par (p,t) con p € Pyt e T. El disparo de la transicién ¢ tiene el efecto de vaciar
el contenido del lugar p, aunque sin colocar esos tokens en ningiin otro sitio, como
ocurria con los arcos de transferencia.

Definicién 6.5.4 Una red de Petri con arcos reset es una tupla N = (P, T, F, F,),
donde

m P es un conjunto de lugares,

n T es un conjunto de transiciones,
» FC(PxT)U(T x P),

n . CPxT.

Los pares F, son los arcos reset. Dada una transicién ¢ € T escribiremos
‘t={peP|(pt)ec F}y"t={p€ P|(pt) € F,}, y andlogamente para t°.

Definicion 6.5.5 Un marcaje de una red de Petri con arcos reset N es un mul-
ticonjunto de lugares de N. Diremos que una transicion t de N estd activada si
M(p) > 0 para todo p € *t U"t. Entonces t se puede disparar, produciendo el
marcaje M', definido por:

» M'(p) = M(p) — F(p,t) + F(t,p) para todo p ¢ "t,
» M'(p) =0 para todo p € "t.

Proposiciéon 6.5.6 Sea N una red con arcos reset. Entonces existe una v-APN
N* y un marcaje M* de N* para cada marcaje M de N tal que My —* My si y
solo si M —* M.

Demostracion. La demostracion es practicamente idéntica a la de la proposi-
cién 6.1.8. La unica diferencia con la construccion vista en el caso de las redes con
arcos de transferencia estd en el hecho de que el disparo de t(a) con a = (p, t) sélo
tiene el efecto de eliminar un token de p igual al que se encuentre en c(p).

a

Una red con arcos de transferencia puede simular una red con arcos reset, sin
mas que llevar esos tokens de p a un lugar “contenedor”, aunque esta simulacién
no preserva la propiedad de acotacion, precisamente debido a la presencia de este
lugar contenedor, que alberga todos los tokens que han sido alguna vez eliminados
por un arco reset en la red original. Nuestra simulacién débil si que preserva la
propiedad de acotacién en las simulaciones correctas. En la figura 6.25 se muestra
una red con arcos reset, cuya simulacién débil se puede ver en la figura 6.26.



Capitulo 7

Redes ubicuas replicadas

Hasta ahora hemos considerado nuestros sistemas como formados por com-
ponentes que pueden actuar de una manera auténoma. Algunas de estas compo-
nentes se pueden interpretar como agentes (posiblemente méviles), tanto con un
comportamiento reactivo como proactivo. Sin embargo, por el momento el mod-
elo no cuenta con un mecanismo tan ampliamente usado en la practica como es
la clonacién o generacion de nuevos agentes. En este capitulo anadimos al for-
malismo una primitiva al estilo de la replicacién en el calculo 7 o el calculo de
ambientes, que tiene el efecto de crear una nueva red componente, con la misma
estructura que la red que invoca esa primitiva, e inicialmente marcada de una
manera fija. Se trata, por tanto, de una primitiva de replicacion, que con la ayuda
de la sincronizacién se puede usar para implementar un operador de creaciéon de
nuevos agentes.

En primer lugar anadiremos la primitiva al modelo basico, y después la in-
cluiremos en el formalismo con nombres. Esta primitiva introduce en el modelo
una nueva fuente de infinitud. Ahora, no sélo podemos tener una cantidad arbi-
traria de tokens en los lugares, o una cantidad arbitraria de nombres distintos, en
el caso de que consideremos nombres, sino que podemos tener una cantidad no
acotada de componentes. Estudiaremos las consecuencias de introducir la repli-
cacién en cuanto a la capacidad expresiva del modelo y a la decidibilidad de sus
propiedades.

Cada componente replicada puede evolucionar de una manera independiente,
aunque interaccionando eventualmente con otros procesos. Por ello, consider-
aremos la creacién dinamica de hebras, que pueden ser de infinitos estados y
que pueden sincronizar entre si.

En este capitulo probaremos que el mecanismo de replicacién y el de creaciéon
de nombres del capitulo 4 son equivalentes, es decir, que se pueden simular mu-
tuamente. Para la demostracién de esta equivalencia es esencial considerar un
mecanismo de recoleccién de basura, que elimina hebras inactivas, ya que conta-
mos con el andlogo a ese mecanismo para los identificadores.

Sin embargo, veremos que aunque sean equivalentes, de algin modo no se

125
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solapan, en el sentido de que un modelo que maneje simultdneamente a ambos
sobrepasa la capacidad de cualquiera de ellos, obteniendo de hecho la Turing com-
pletitud. La explicacién intuitiva de este hecho es que, una vez que consideramos
nombres, estos pueden ser usados para distinguir entre lo que eran componentes
indistinguibles, de manera que con nombres, las hebras tienen una personalidad
unica.

7.1. Redes ubicuas replicadas

En esta seccidén vamos a introducir formal e intuitivamente las redes ubicuas
replicadas.

Definicion 7.1.1 Una red ubicua replicada, RUN por las siglas en inglés de
Replicated Ubiquitous Nets, es una red de Petri etiquetada N = (P, T, F,\),
donde:

s P y T son conjuntos disjuntos y finitos de lugares y transiciones, respecti-
vamente,

s FC(PxT)U (T xP) es el conjunto de arcos de la red,
» AT — AU Sync UMS(P).

La tnica diferencia con las redes ubicuas bésicas estd en el conjunto de eti-
quetas de las transiciones. Ahora algunas transiciones pueden estar etiquetadas
con multiconjuntos de lugares, es decir, por un marcaje. Este multiconjunto se
correspondera con el marcaje inicial de la red que se crea cuando se dispara dicha
transicion.

Los marcajes de las RUN se definen de la siguiente manera.

Definicién 7.1.2 Un marcaje de una RUN N = (P,T,F,\) es un par (M, k),
donde M € MS(P) y k € L. Denotaremos por Markings(N) al conjunto de mar-
cajes de N.

El marcaje de un sistema RUN no puede ser tan sélo un conjunto de marcajes,
uno por cada red del sistema, ya que podria haber varias copias activas de las
componentes.

Definicién 7.1.3 Un sistema RUN es un conjunto N = {Ny,..., N, } de RUNs
disjuntas dos a dos. Un marcaje M de tales sistemas es una funcion M : N —

MS(Markings(N;)) tal que para todoi € {1,...,n}, M(N;) € M8(Markings(N;)).
=1

)

Por tanto, M(NN) representa al marcaje del subsistema de N compuesto sélamente
de copias de N. Las definiciones de transiciones auténomas y pares de sincroniza-
cion son andlogas a los anteriores capitulos. Por ejemplo, la siguiente seria la
definicién de disparo de una transicién auténoma.
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Definicién 7.1.4 Dado un sistema RUNN = {Ny,...,N,} con N; = (P;, T;, F;, \;)
y un marcaje suyo M, decimos que t € T; con A(t) € A esta (M, k)-activada si
(M, k) € M(N;) y*t C M. Entonces decimos que t se puede disparar, y el marcaje
alcanzado después del (M, k)-disparo de t es M, definido por:

» M'(N;) = M(N;) para todo j con i # j,
w M(N;) = M(N;) — {(M,k)} + {(M',£)}, donde:

o M = M —*t+1t°,
o l=Fkolt)=gol.

En la definicién anterior, se sustituye en M(N) el marcaje de la componente
que dispara la transicién por el que resulta del disparo, donde N es el tipo de
la componente. De acuerdo con el dltimo punto de la definicion, si la transicién
estaba etiquetada con go £ entonces la localidad de la componente cambia ade-
cuadamente. En caso contrario, ha de ser cierto que k = £, lo que expresa que la
red en cuestién no se ha movido.

También las definiciones de transiciones de sincronizacién compatibles y dis-
paro de un par de transiciones compatibles son andlogas a las del capitulo 3.
Vamos a detallar el disparo de una transicion de replicacion.

Definicién 7.1.5 Dado un sistema RUNN = {Ny,...,N,} con N; = (P;, T;, F;, \;)
y un marcaje suyo M, decimos que t € T; con \(t) = M' € M8(F;) estd (M, k)-
activada si (M, k) € M(N;) y *t C M. Decimos entonces que t se puede disparar,

y el marcaje alcanzado después del (M, k)-disparo de t es M, definido por:

» M'(N;) = M(N;) para todo j con i # j.

s M(N;) = M(N;) — {(M, k)} + {(M', k), (M", )}, donde M" = M — * + t°.

Por tanto, la red que dispara la transicién de replicacién cambia su marcaje
como si se tratara de una transicion auténoma, al tiempo que se crea una nueva
red del mismo tipo, marcada inicialmente por A(t), situada inicialmente donde se
encuentra la red que la ha creado.

En cualquiera de los casos, escribiremos N(M)[u)N(M’) si se alcanza M’ desde
M tras el disparo de u, o simplemente M[u)M’, si no hay confusién, donde u puede
ser t(M, k) o (t(M, k), t' (M’ K)).

Ademads, como un marcaje de un sistema RUN es un multiconjunto de marcajes
de redes RUN, consideraremos el orden natural de multiconjuntos inducido por el
orden entre marcajes de redes RUN definido por (M, k) C (M’ k) < M C M.

Ejemplo 3 Vamos a modificar un ejemplo visto en el capitulo 3, para que aproveche
la nueva primitiva de replicacién. Modelamos un sistema compuesto por cuatro
componentes, N, TH, C'y A. Las componentes C y A se encuentran inicialmente
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Figura 7.1: Sistema ubicuo modelado con RUNs

en la misma localidad [, mientras que NS y T'H se encuentran en localidades dis-
tintas, k1 y ko, respectivamente (véase la figura 7.1). El procesador NS puede ser
considerado como un sistema de notas electrénicas [FC03|, que requiere autenti-
cacién para ver su contenido (accién identificada por el servicio serv2), mientras
que se puede ver a TH como un termémetro electrénico [Wan04], en el que la
accién de consultar la temperatura se denota por serv3. Ademds, ambos pueden
devolver la hora local, denotado por el servicio servl. C' es un cliente y A (dentro
de la linea discontinua) es un agente de C.

A es un proceso compuesto de dos componentes conexas, ambas dentro de la
linea discontinua. Inicialmente, estd esperando que el cliente le mande clonarse.
Si el cliente sincroniza con él en spl entonces crea una nueva copia de si mismo
con un token en p, y si sincroniza en sp2 entonces ese token se encuentra en q.
En cualquiera de los casos, el agente se mueve a la localidad indicada e intenta
obtener los servicios serv2 o serv3 de manera no determinista, intentando ver los
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contenidos del sistema de notas o la temperatura, respectivamente. En el primer
caso, el sistema de notas obligard al agente a seguir un protocolo de sincronizacién
si es que este quiere obtener el servicio (en caso contrario, puede abortar). Nétese
que el agente intenta obtener el servicio s2 incluso sin seguir el protocolo, es decir,
tiene activa la transicién s2?7 aunque no haya disparado antes log? ni c¢?. Después
de obtener el servicio, el agente vuelve a [ y le ofrece los resultados a C.

La siguiente traza se corresponde con la situacién en la que el proceso quiere
recibir el servicio s3.

Mo[(sp27, sp2!)) My [repy) Ma[go ka)Ms[(s37, $3!1))My[go DHM5[(r?, 7)) Mg

donde
= {({p1}. k1), ({Po}, k2), ({5}, 1), (P}, 1)}

{p1}, k1), ({Pa}, k2), ({5}, 1), ({07}, D)}
{p1}, k1), (0o} k2), (g b D), (o7}, 1), ({a} D)}
{p1}, k1), (0o}, k2), (g} 1), ({7}, 1), ({PY}, K2) }
{pr} k1), (o1} k2), (k35 1), ({7} ), (g} k) }

) ( ) ( ) ( ) (

) ( ) ( ) ( ) (0

{
={
Mz = {
Mz = {
={

{

{

{pl},kd 5 {pll}vk’? ’ {pS} l ) { } l ’ { } l)}
D}

o~ o~ o~ o~ o~~~

{p1}, k1), ({00} k2), ({083, 1), ({p6 3, 1),

7.2. Recoleccion de basura en sistemas RUN

Acabamos de introducir un tipo especial de transiciones que crean compo-
nentes con la misma estructura que la red que la dispara, pero marcadas con un
marcaje posiblemente distinto, aquel especificado estaticamente en la definicion
de la red. Cada vez que se dispara una de esas transiciones el sistema gana una
componente extra, de manera que los sistemas podrian crecer arbitrariamente,
siempre que esas transiciones se puedan disparar un nimero arbitrario de veces.

Por el contrario, segin las definiciones anteriores, no es posible que un sistema
vea reducido su nimero de componentes. En otras palabras, una vez que se crea
una nueva red componente, ya nunca puede ser eliminada, incluso si esta defini-
tivamente bloqueada. En esta seccién proponemos una solucién a este problema,
considerando como basura a todas las componentes sin tokens, es decir, aquellas
con un marcaje en el que todos sus lugares estén vacios. Asumimos que las redes
RUN no tienen transiciones sin precondiciones, ya que tales transiciones estarian
siempre activadas, de modo que ninguna red con una transicién asi deberia ser
considerada basura. Si alguna si tuviese una transicién asi basta con anadir un
lugar que sea precondicién y postcondicién suya para obtener una red equivalente
que si cumple esa condicion. En este supuesto, el conjunto de redes sin tokens
forman un subconjunto de las redes bloqueadas, por lo que la recogida de basura
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serd correcta en el sentido de que no evitard el disparo de ninguna transicién.
Noétese que esta es una aproximacion conservadora, ya que no eliminamos todas
las hebras inactivas. Esto ilustra el hecho de que lo que llamamos recogida de ba-
sura en el formalismo con nombres en realidad no es tal cosa, ya que alli tampoco
eliminamos los nombres que, aun apareciendo en el marcaje, no van a participar
en futuros disparos de transiciones.

Para formalizar lo anterior, vamos a identificar los marcajes médulo una
relacién de equivalencia que ignora los marcajes vacios (que representan com-
ponentes muertas).

Definicién 7.2.1 Dados dos marcajes M y M’ de un sistema RUN N escribire-
mos M =M si para todo N € N se cumple que M(N) =x M/'(N), donde =y es
la menor relacion de equivalencia sobre multiconjuntos de marcajes de N tal que
A=y A+{(0,k)} para todo k € L.

Consideremos de nuevo el ejemplo de la seccién 3. Cada vez que el cliente
C sincroniza con A se crea un nuevo agente. Una vez que el nuevo agente le
devuelve los resultados a C', no alberga ningiin token. Efectivamente el marcaje
Mg alcanzado tiene una componente ((),1) que representa al cliente y que, de
acuerdo con la definicién anterior, podria ser eliminado de los marcajes.

7.3. Sistemas RUN centralizados

FEn esta seccién vamos a ver una vez mas, al igual que lo haciamos en el
capitulo 5, que la movilidad no es una caracteristica esencial del modelo, y puede
ser simulada por un formalismo que no la trate explicitamente. Por el contrario,
las componentes si juegan un papel esencial en los sistemas RUN, de manera que
al contrario de lo que hicimos en el capitulo 5, no las eliminaremos.

En primer lugar, definiremos un tipo especial de sistemas RUN, aquéllos en
los que sus componentes son estacionarias, es decir, no tienen transiciones de
movimiento y todas se encuentran en la misma localidad.

Definicién 7.3.1 Una red replicada centralizada es una red replicada N = (P, T, F, \)
tal que A(t) # go k, para todo k € L yteT.

Definicion 7.3.2 Un sistema RUN centralizado N es un sistema RUN en el que

todas sus componentes son redes centralizadas. Una funcion M : N — | MS8(Markings(N))
NeN
es un marcaje de N (como sistema centralizado) si existe k € L tal que para todo

N € N,M(N) € M8(Markings(N)) y para todo (M,l) € M(N) se cumple que
(=k.

Por definicién, toda red en un RUN centralizado es estacionaria, es decir, no
tiene transiciones de movimiento. Ademaés, cuando hablemos de sistemas central-
izados, supondremos que todas las redes se encuentran en la misma localidad, de
modo que podemos omitir la componente que indica la localidad en los marcajes.
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A continuacién presentamos la simulacién por medio de la cual podemos cod-
ificar cualquier sistema RUN por medio de uno centralizado. Sea N un sistema
RUN con marcaje inicial M. Suponemos que existen etiquetas go(l, k) € A para
cualesquiera [ y k en L, distintas a cualquier otra de las etiquetas de transiciones
auténomas que aparecen en N. Sea L = {{1,...,¢,,} C L el conjunto de locali-
dades que aparecen tanto en My como localidades de sus componentes, como en
N, como destino de transiciones de movimiento. Como L es un conjunto finito,
podemos anadir a cada red N el conjunto de lugares {N@/¢ | £ € L}, de manera
que un token en IN@/ nos indicaria que la correspondiente componente de tipo
N se encuentra en £. Para simular los movimientos, sustituimos todas las tran-
siciones etiquetadas por go k por un conjunto de transiciones, etiquetadas por
go(l, k), para todo [ € L, y para cada una de ellas anadimos arcos que eliminan
un token de N@! y ponen uno en NQk.

Finalmente, para garantizar que las sincronizaciones sélo ocurren entre redes
que se encuentran en la misma localidad, sustituimos todas las transiciones de
sincronizacion ¢ por un conjunto de transiciones también de sincronizacién de la
forma t;, para cada [ € L, y para cada t; anadimos arcos de NQI a t;, y viceversa,
de modo que t; se dispare s6lo cuando hay un token en el lugar NQI.

Formalmente, para cada N = (P,T, F,\) € N definimos la red centralizada
N* = (P*,T*, F*,\*) de la siguiente manera:

» P*=PU{NQ(| (€ L}

T ={t|teT,\t) e A \t) #go k} U
{tgo(l,k) |t €T, £ €L, A\(t) =go k} U
{te |t € T, \(t) € Sync UMS(P), L € L},
= \*(t) = A(t) para todo t tal que A(t) € A y A(t) # go k para todo k,

[ A+ {N@L} s M) € MS(P)
A(te) = { A(#) si A(t) € Syne :

o X(tgolt k) = golL k) € A,

F™* es el menor conjunto de pares que satisface:

e Si(t,p) € F' (y andlogamente si (p,t) € F') entonces:
o A(t) e AUMS(P) = (t,p) € F*,
o A(t) =go k= (tgo(l, k),p) € F* para todo £ € L,
o A(t) € Sync = (ty,p) € F* para todo ¢ € L.

o (NQ@/, ty),(ty, NQl) € F* para todo t; € T*,

e \Nt) = go k = (NQlty(L, k) € F*y (tgo(l,k), NQk)) € F* para
todo ¢ € K.
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Dado un marcaje (M, k) de N definimos el marcaje (M, k)* de N* mediante

(M) (3) = M(s) para todo p € P, (01,8 (v = £ 0507

y extendemos esta definicién puntualmente para marcajes de sistemas RUN. En-
tonces, si consideramos el sistema RUN centralizado RUN N* = {N* | N € N},
se tiene la siguiente

Proposicién 7.3.3
NMy) [u) N(Mz) <= N*(M7) [v) N*(M3).

FEs mas:

u=1t(M,k) con A\(t) e A\{gol|l e L} < v=t(M,k)*,

u= (tY(My, k),t*(Ma, k) & v = (tL(My, k)*, t2(Ma, k*)),

u=t(M,k) con \(t) € MS(P) < v = t,(M,k)*,

w u=t(M,k) con \(t) = go l & v =1t4(k,1)(M,E)*.

Demostracion. La demostracion sigue ideas similares a las de la proposicién 3.2.3,
donde también se incorporaba a los marcajes las posiciones de cada red, aunque
alli también se eliminaban las sincronizaciones.

= Este caso es inmediato, pues para estas transiciones el conjunto de pre-
condiciones y postcondiciones en N coincide con el respectivo conjunto de
precondiciones y postcondiciones en N*.

= En primer lugar, 't}; = *t'U{N;Qk} si t es una transicién de la red N; para
i = 1,2. Como por definicién (M;, k)*(N;@Qk) = 1 se tiene que t'(My, k)
y t*(Ma, k) pueden sincronizar si y sélo si lo pueden hacer ti(My,k)* y
t2(Ma, k). Ademds, (t4)® = (t9)* U{N;Qk} y (M, k)* y (M, k)* coinciden en
todos los lugares comunes, de modo que se sigue la tesis.

= En este caso también tenemos que *t, = *t U {NQk} y t; = t* U {NQk},
de manera que lo relativo al movimiento de tokens en N se ve igual que
en el apartado anterior. En N se crea la componente (A(¢), k), mientras que
en N* se crea \*(¢). Sin embargo, para concluir basta tener en cuenta que
de hecho las redes creadas son las mismas (o las correspondientes) pues

Ne(t) = A(t) + INQk} = (A(¢), k)*.

» Anélogo a los anteriores, teniendo en cuenta que *t4(k,1) = *t U {NQk} y
tgo(k,1)® =t* U{NQL}.
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Corolario 7.3.4 Los sistemas RUN centralizados simulan mondétonamente a los
sistemas RUN.

Demostracion. Basta ver que estamos en las hipdtesis de la proposicién 2.6.7.
El resultado anterior nos dice que las simulan paso a paso. Ademads, todos los
marcajes alcanzables son estables (por la misma razén que en 3.2). Por tltimo,
tanto ()* como su inversa son mondtonas, para lo que basta ver que (M, k)* C
(M EYeMCMyk=FK< (Mk)C (M, K).

a

Por tanto, los sistemas centralizados pueden simular paso a paso cualquier
sistema RUN, de manera que a partir de ahora usaremos los primeros para de-
mostrar los sucesivos resultados técnicos sobre estos iltimos. El anterior resultado
no es valido cuando consideramos recogida de basura, que para los sistemas RUN
centralizados viene dada por A =y A + (). En efecto, nétese que una red N sin
tokens localizada en una localidad [ (que es basura) es simulada por una red con
un sélo token en su lugar N@[, y por tanto su simulacién no seria considerada
basura.

7.4. Verificacidon de sistemas RUN

Una vez extendido el modelo bésico de redes ubicuas con primitivas de repli-
cacién, vamos a estudiar la potencia expresiva de los modelos resultantes, tanto
para la versioén sin recogida de basura como para la versiéon que la incluye.

Decidabilidad de la alcanzabilidad y del recubrimiento para sis-
temas RUN

FEn esta seccién probaremos la decidibilidad de la alcanzabilidad y la del
recubrimiento para sistemas RUN, reduciéndolas a la alcanzabilidad y al re-
cubrimiento de sistemas MSPN con naturales, para los que sabemos que ambas
propiedades son decidibles. La simulacién consiste basicamente en usar una misma
red para simular todas las copias de un mismo tipo, usando identificadores para
distinguir entre tokens pertenecientes a redes distintas.

Antes de proceder con dicha simulacién, necesitamos un par de resultados
técnicos que nos seran de utilidad en las construcciones. En primer lugar, por
simplicidad en las notaciones de la construccién, suponemos que toda red aparece
una sola vez en el marcaje inicial, y que el marcaje inicial asociado a todas las
transiciones de replicacién t es seguro, es decir, tiene como mucho un token por lu-
gar, lo que quiere decir que p aparece como mucho una vez en A(t). Esto tampoco
supone ninguna restriccion, ya que podriamos introducir en las redes replicantes
un encabezamiento, de modo que un marcaje M dado podria ser generado par-
tiendo de un marcaje 1-seguro. Este encabezamiento vendria dado por:
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= lugares p(1),...,p(n,) para cada lugar p, suponiendo que M (p) = n,,

» una transicion t,;) para cada uno de esos lugares,

« para cada p, arcos (p(i), ty(n) ¥ (tp(ey-p) Para i = 1. my y (b, p(i + 1))
parat=1,...,n, — L.

1 si ¢ = p(1) para algin p € P,

El marcaje 1-seguro es My(q) = { 0 en otro caso

Proposiciéon 7.4.1 Con las notaciones anteriores, si para cada marcaje M de-
notamos como M* al marcaje que extiende M a los lugares auziliares, ddndoles
el valor 0, entonces

%
s My —* M,
v . ” . Tk
s M —* M sty solo si M —* M*,
n 51 M* es alcanzable en la simulacion entonces M es alcanzable.

Demostracion.

= Basta tener en cuenta que *t,; = {p(i)} y que

.« _ {p,pi+1)}sii=1,...,n,—1
p(i) {p} sii=ny,

de modo que para cualquier ordenacién p',...,p™ del conjunto de lugares
podemos disparar la secuencia de transiciones

tpl(l),...,tpl(n N IRERERE ,tpm(l),...,tpm(npm)

Cada t; (7) afiade un token a p’, de modo que tras el disparo de esa secuencia
se obtiene un marcaje sin tokens en los lugares auxiliares y con n,; tokens
en p/. Como Ny = M (p’) podemos concluir que el marcaje alcanzado es
M

» Inmediato pues, por construcciéon, los conjuntos de lugares precondicién y
postcondicién coinciden con los respectivos en la simulacién para toda tran-
sicién t € T'.

= Este punto se basa en el hecho de que siempre podemos reordenar los
céomputos de la simulaciéon para que las primeras transiciones que se eje-
cuten sean las t(p(7)).

En efecto, supongamos que en un cémputo una transicion t se dispara in-

mediatamente antes de Z,(,). Antes de ¢ en algin momento se ha dispara-

do tp(,—1), tras lo cual t,(,) estd siempre activada (hasta que se dispara).



7.4. VERIFICACION DE SISTEMAS RUN 135

counter

Figura 7.2: De los sistemas MSPN extendidos a los sistemas MSPN

Ademas, el disparo de ;) sélo elimina tokens de los lugares auxiliares y
anade tokens en los lugares originales, de modo que por monotonia ¢ tam-
bién se puede disparar después de ¢,(,). Entonces podemos intercambiar el
orden de disparo de las transiciones ¢ y ¢,,) alcanzado de las dos maneras
el mismo marcaje.

Una vez que se han vaciado todos los lugares auxiliares no pueden volver a ser
ocupados (ninguna transicién tiene a uno de ellos como postcondicién y a la
vez ninguno de ellos como precondicién). Ademds, todas las transiciones Ep(s)
(y solo ellas) tienen a los lugares auxiliares como precondiciones. Entonces
podemos suponer que las transiciones auxiliares se disparan todas antes de
las originales, obteniendo justamente H*, como vimos en el primer apartado.
Por lo tanto, basta ver que si M —* M* entonces M —* M, que se cumple
por el apartado anterior.

a

A continuacién, vamos a considerar una ligera version de los sistemas MSPN,
aquellos en los que permitimos que varias transiciones actiien sobre el mismo
contador. Més concretamente, cada contador ¢ podra contar con tl,...,#? con
n > 0 tales que cada una de ellas cumple las mismas condiciones que cumplia la
Unica t. que se permitia en la definicién 5.1.1 y analogamente en la definicion 4.4.1.
Si llamamos sistemas MSPN extendidos a esta extension, entonces tenemos el
siguiente resultado.

Lema 7.4.2 Todo sistema MSPN extendido puede ser simulado mondtonamente
por un sistema MSPN.

Demostracion. Intuitivamente, para cada componente sustituimos el contador
(lugar counter) por un falso contador (lugar c¢) y todas las transiciones sucesor
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por transiciones auténomas que actian sobre el falso contador y que disparan una
transicidon sucesor nueva, la lunica en la componente, que es la Unica que actia
sobre counter (véase la figura 7.2).

Dado N definimos N* = {N* | N € N} que lo simula, donde para cada
N =(P,T,F,\),siTs ={t € T | \(t) = succ} entonces N* = (P*,T*, F*, \*) con

» P*=PU{c,c},
» TF =T U{ts},
= F™* es la funcién parcial con menor dominio tal que:
o F*(p,t) = F(p,t) y F*(t,p) = F(t,p) para todo t ¢ T, U{ts} yp ¢
{counter,c,c},
o F*(counter,ts) = 7, F*(ts, counter) = F*(ts,c) = 77 y F*(¢, ts) = ¢,
e Para cada t € Tg,
X . T sip=c
o (p’t)_{ F(p,t) sip#c,

§ - T si F(t,p) =7+
o F*(t,p) = { F(p,t) en otro caso,

o F*(t,c) =¢,
A(t) sité¢ T, U{ts}
o \'(t) = succ sit=ts

succ' € A siteTs.
Ademads, para cada M marcaje de N definimos

M (p) si p ¢ {c, ¢, counter}
M*(p) =< {(i,n+1)} sip € {c, counter}y M(counter) = (i,n)
0 sip=-=c.

Entonces se cumple lo siguiente:
» Si M;[u)Ms entonces M{ —* Ms.

» Si My —* My M'(¢) = 0 entonces existe My tal que My —* My y
M = M;.

Veamoslo:

= Para u auténoma o par de sincronizacién es inmediato porque sus con-
juntos de precondiciones y postcondiciones coinciden (asi como las vari-
ables que etiquetan los respectivos arcos), y no contienen a los lugares
¢, ¢y counter y, por lo tanto, M*(p) = M(p) para todos esos lugares.
Supongamos por lo tanto que u = t(0) con A(t) = succ. Veamos en-

tonces que M [t(o”)) Mj[ts(c”)) My con o' (z) = { o(z) sizFT

o(tt) siz=r Como
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M [t(o))M; se cumple que o(F(p,t)) € M;(p) para todo p € *t. En partic-
ular, si My (counter) = {(i,n)} entonces o(7") = (i,n + 1). Pues bien, para
p € *ten N* y p # c se tiene que o' (F(p,t)) = o(F(p,t)) € Mi(p) = M (p).
Ademds, o/ (F(c,t)) = o'(1) = o(r7) = (i,n+ 1) € {(i,n + 1)} = M{(p).
Por lo tanto, t(o) se puede disparar, alcanzando un marcaje M} que coin-
cide con My en todos los lugares salvo en {c, ¢, counter}, donde cumple que
Mi(e) = 0, Mi(ec) = 1 y Mj(counter) = {(i,n + 1)}. Entonces podemos
dispara ts(c”) con 0" (77) = (i,n+1) y o”(7F) = (i,n+2), alcanzando M3,
ya que como Mas(counter) = (i,n+ 1) se tiene que M (counter) = M5 (c) =
{(i,n+2)}.

» Vedmoslo por induccién sobre la longitud del cémputo M; —* M’. Si
My = M’ entonces la tesis se sigue trivialmente con My = M;j. Supong-
amos entonces que M; —* M” % M’. Si M"(¢) = 0 entonces podemos
aplicar directamente la hipdtesis de induccién para establecer la existencia
de M} tal que My —* M} y M) = M". Como ademds u es una transicién

que no esta en Ty U {ts} se cumple que existe My con Mjju)My y My = M.

Queda el caso en el que M”(¢) # 0. Entonces han de existir ¢t € Tj,
thy ... tn & Ts U{ts}, M| y M) tales que

t t t t
My —* My S My M M

Como todas las t; tienen conjuntos de precondiciones y postcondiciones dis-
juntos a los de t, se puede disparar ts inmediatamente después de ¢, obte-
niendo el cémputo

t t t t
M —* M] = My = My = ... M

/
que podemos dividir en dos partes, M; —* M{]\%z oMl My B
M’. Como tras t, se cumple que en ¢ no hay tokens podemos aplicar la
hipdtesis de induccién al primero de los computos para concluir que existe
Ms3 tal que My —* M3y M§ = MY. Ahora si podemos aplicar la hipétesis
de inducciéon al segundo cémputo y obtener un My tal que Mg —* Mo
y M = M'. Pues bien, encadenando ambos cémputos de N se tiene que
My, —* My y My = M’, como querfamos demostrar.

Los puntos anteriores nos dicen que N* simula a N. Ademads, ( )* y su inversa son
trivialmente mondtonas porque son la identidad para p € P y todos los marcajes
estables coinciden en el resto de lugares. Por iltimo, existe el lugar ¢, que es
seguro, que cumple que todo marcaje de M de N* es estable si y sélo si M (c) # 0,
por lo que no pueden existir marcajes inestables alcanzables mayores que uno
estable.
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Figura 7.3: Transiciones no activadas

Ya estamos en condiciones de establecer la simulacién de redes RUN por medio
de sistemas MSPN con identificadores naturales. Sea N = {Ny,..., N;,} un sis-
tema RUN, que puede ser centralizado en virtud del corolario 7.3.4. Como hemos
dicho antes, usaremos cada N € N para simular el comportamiento de todas las
copias de tipo N que se creen a lo largo de la historia del sistema. Para distinguir
entre las distintas copias del mismo tipo usaremos tokens de la forma (i,n), de
modo que un token (i,n) representa un token de la n-ésima copia de N;. Para
evitar confusion entre distintas copias de la misma red, etiquetamos todos los
arcos de la red con una tunica variable x, pero usando una variable distinta en
cada red, de modo que todos los tokens que se mueven de las precondiciones a
las postcondiciones de cualquier transicion pertenecen a la misma copia de la red.
Por ejemplo, la red a la derecha de la figura 7.3 se corresponde con el sistema de
la izquierda de la misma figura, que tiene dos copias de la misma red, una con un
token en p y otra con un token en gq.

Esta simple construccién no funcionaria si hubiese transiciones sin precondi-
ciones, ya que no podemos usar el token que se encuentra en la precondicién para
identificar a la red que esta disparando la transicién. Sin embargo, no seria dificil
modificarla para que también funcionase en ese caso. Bastaria con anadir un lugar
extra para guardar todos los tokens identificador usados hasta el momento, y hac-
er a este lugar tanto precondicién como postcondicién de todas las transiciones
que no tienen originalmente precondiciones.

Simulamos la creacién de una nueva red por medio de la generacién de un
nuevo token identificador (i,n), lo que se consigue por medio de transiciones suce-
sor (véase la figura 7.4). Las transiciones de replicacién las simulan transiciones
sucesor (podemos contar con varias por la proposicién anterior) que colocan el
nuevo identificador creado en todos los lugares A(t), creando el marcaje inicial de
la red creada (podemos suponer que A(t) es seguro por la proposicién 7.4.1).

Para formalizar estas ideas veamos una definicion auxiliar.
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Figura 7.4: Simulacién de transiciones de replicacion

Definicién 7.4.3 Sea M un marcaje de un sistema RUNN = {N; |i=1,...,n}.
St denotamos por n; al numero de marcajes de N; en M entonces diremos que una
biyeccion 0 : {(i,j) |i=1,...,n, j=1,...,n;} — M es una ordenacién de M si
0(i,7) es un marcaje de N; para cada (1,7).

Definicién 7.4.4 Sea N un sistema RUN centralizado. Si para cada N; = N € N
elegimos una variable distinta xn € Var, definimos N = {N* | N € N}, donde
para cada N = (P,T,F,\) € N tomamos N* = (P*,T*, F*,\*), con

» P* = PU{counter;},
s [ =T,
m F* es la funcion parcial con menor dominio tal que

e *(p,t) = xn para todo (p,t) € F,
e F*(t,p) = zn para todo (t,p) € F,

e Para todo t tal que A(t) € MS8(P), F*(counter;,t) = 7—, F*(t, counter;) =
7t y F*(t,p) = 7 para todo p € \(t),

e A@) st A(t) € AU Sync
= A1) = { suce st A(t) € MS(P).

Ademds, para cada ordenacion 6 de un marcaje M de N definimos el marcaje M?
de N* de la siguiente manera:

0(i,j)(p) parai=1,....nyj=1,...,n;
0 en otro caso,

- Pap € PG - |
s MY (counter;) = (i,n; + 1).
Proposicion 7.4.5 Se cumplen las siguientes propiedades:

s 51 My — My entonces para cada 01 existe 0y tal que Mi)l — MgQ.

s Si Mgo — M entonces existen M y 0 tales que My — M y M? = M.

Demostracion.
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» Veamos que si M [u) My entonces existe s tal que Mi)l — MgQ. Lo hacemos

distinguiendo los tres posibles casos para u. Si u = t(M) con A(t) € A en-
tonces Mo = My —{M}+{M'} con M’ = M — *t+t*. Veamos entonces que
M [t(0))M% donde o(xn) = 071 (M) y 6 es la ordenacién que coincide
con 01 excepto en 0] 1(M ), donde vale M’. Efectivamente, si p € *t entonces
M (p)(0(F*(p,1))) = b1(o(xn))(p) = M(p) > 0, esto iiltimo porque p €
*t C M. Entonces t(o) se puede disparar, alcanzando un marcaje M. Veamos
que M = M%. En primer lugar, M(p)(07 (M)) = M (p)(671(M)) —
(o (0, £))03 () o (1)) (6 () = M)~ F(p) + () =
Mp) = 00,1 00)(0) = D ()03 (A1), Ademis, para 0 7 0, (0,
M(p)(a) = My (p)(a) = 01(a )( ) = 02(a)(p) = M5 (p)(a) ¥ podemOS con-
cluir que M%! [ (0))M%2.

En el caso u = (tl(Ml) to(Ms)) se ve andlogamente que M%'[(t1, t2)(0)) M52
con o(zy,) = 071 (M;) para i = 1,2, y tomando 6y como la ordenacién que
coincide con 91 excepto en 6 (M ), donde vale M/ = M; — *t; + ¢! para
i=1,2.

El dltimo caso es u = t(M) con A(t) € MS(P). Supongamos que t es una
transicién de la componente N;. Ahora My = My — {M} + {M’,\(t)} con
M’ = M —*t+t®. Veamos que M?l [t(cr))Mg2 con o(xy) =07 (M), o(17) =
(i,n;) y o(77) = (i,n;+1), y 02 es la ordenacién que coincide con 6, excepto
en 07 (M), donde vale M, y la extiende con 6y(i,n; + 1) = A(t). Para
t se cumple que *t = {p | (p,t) € F} U {c}. Para p tal que (p,t) € F
se ve igual que antes que o(F*(p,t)) € M‘il (p). Ademads, por definicién
de M?l tenemos que o(F*(counter;,t)) = (i,n; + 1) € M?l(countem) =
{(i,m; + 1)} y la transicién t(o) estd activada. Para todo a # (i,n; + 1) se
ve igual que en el primer apartado que el marcaje M alcanzado coincide
con Mgz. Por construccién, para p # counter; se tiene que M (p)(i,n; +
1) = A(t)(p) = 6a(i,ni + 1)(p) = MP(p)(i,n; + 1). Por tltimo, claramente
M (counter;)(i,n;+1) = 0 = M40 (counter;) y M (counter;)(i,n;+2) =1 =
MZ02(counter;), por lo que podemos concluir que M‘il [t(a)}MgQ.

Veamos ahora que si M?[u)M’ entonces existen 6 y M’ tales que M[v)M’
y M = M. Como es habitual, distinguimos los posibles casos para u.
Supongamos primero que u = t(o) con A(t) € A, es decir, que M'(p) =
M(p) — {o(F(p,t))} + {o(F(t,p))}. Denotemos a = o(zy) si Vars(t) =
{zn}. Veamos entonces que se puede disparar t(f(a)). En primer lugar,
H(a)(p) = M?(p)(a) > 0 para todo p € °t porque o(F(p,t)) = o(zn) =
a e M? (p) para todos esos lugares p. Entonces la transicién se puede dis-
parar, obteniendo M/ = M — {9( )} +{M} con M = 6(a) — *t +t*. Si
definimos 6'(b) = { é\/{b)Sls? b+a
M (p)(a) = §'(a)(p) = M(p) = 6(a)(p) — F(p.t) + F(t,p) = M’(p)(a) —
F(p,t) + F(t,p) = M'(p)(a). Por dltimo, para cualquier b # a se tiene que

s6lo falta ver que M = M’. Pues bien,
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M“’i (p)(b) = ' (b)(p) = O(b)(p) = M’ (p)(b) = M'(p)(b) = M(p)(b) y la tesis
se sigue.

El caso u = (t1(My),t2(Mz)) es completamente andlogo al anterior. Veamos
el caso u = t(o) con \(t) = succ, o(zy) =a, o(77) = (i,n; + 1) y o(77) =
(i,m; + 2). Ahora se puede disparar t(6(a)) para obtener M/ = M — 6(a) +
{M,\(t)} con M = 6(a) — *t + t*. Definamos

M sib=a
0'(b)y=< At) sib=(i,n;+1)
6(b) en otro caso.

Parab=ayb ¢ {a, (i,n;+1)} se ve exactamente igual que en el apartado an-
terior que M y M’ coinciden. Ademds, para p # counter;, M*0' (p) (i, n; +
1) =6'(i,n; +1)(p) = A(t)(p) = M'(p)(i,n; + 1) porque por construccién los
tinicos lugares postcondicién de ¢ (distintos de counter;) etiquetados con 7+
son los de A(t). Por tltimo, para counter; se cumple que tanto el marcaje
M como M’ contienen (i,n; + 2), el primero por definicién de M y el
segundo porque M?(counter;) = {(i,n; + 1)} y A*(t) = succ, y por lo tanto
M =M"? y la tesis se sigue.

a

Como detalle importante, en nuestra simulacién el valor del contador nos dice
cuantas copias de cada red han sido creadas desde el marcaje inicial. Esto no es
ningin problema, ya que los estados de los sistemas RUN también explicitan el
numero de copias que se han creado. Sin embargo, nuestra simulacién también
recuerda el orden en el que las distintas copias han sido creadas, cosa que no
se recuerda necesariamente en el sistema original. Adelantando acontecimientos,
siguiendo la terminologia del préximo capitulo, la proposiciéon anterior prueba que
los sistemas MSPN son un etiquetado de los sistemas RUN sin basura, donde las
etiquetas 6 recuerdan el orden en el que se generan las componentes.

Sin embargo, dado un marcaje cuya alcanzabilidad (o recubrimiento) queremos
decidir, existe una cantidad finita de érdenes en los que se han generado las dis-
tintas copias. Por tanto, como la alcanzabilidad y el recubrimiento son decidibles
para sistemas MSPN tenemos la siguiente

Corolario 7.4.6 La alcanzabilidad y el recubrimiento son decidibles para sis-
temas RUN.

Demostracion. Sea M el marcaje cuya alcanzabilidad (recubrimiento) quere-
mos decidir. Por la proposicién anterior, M se puede alcanzar (cubrir) si y sélo
si existe una ordenacién 6 tal que M? se pueda alcanzar (cubrir). Para concluir
basta tener en cuenta que la alcanzabilidad (recubrimiento) es decidible para los
sistemas MSPN con identificadores naturales y que para un marcaje sélo existen
finitas ordenaciones distintas.

|
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Figura 7.5: Simulacién de transiciones de replicacién con recogida de basura

Poder expresivo de los sistemas RUN con recogida de basura

La simulacién vista en el apartado anterior deja de funcionar cuando consid-
eramos la version de los sistemas RUN que incorpora recogida de basura. En ella
usadbamos identificadores naturales para distinguir entre la aparicién de distintas
copias del mismo tipo. En particular, toda red tenia su lugar contador, que cuenta
cuédntas redes de ese tipo han sido creadas (y el orden en el que se han creado).
En ausencia de recoleccién de basura ésta era una propiedad deseable, ya que esa
informacién es parte de los marcajes, porque las redes se creaban, pero nunca se
destruian.

Sin embargo, cuando introducimos el mecanismo de recogida de basura, los
marcajes ya no contienen necesariamente informacion acerca de cuantas compo-
nentes han sido creadas, ya que toda red no marcada va a ser eliminada. Necesita-
mos por ello una manera mas abstracta de simular los sistemas RUN con recogida
de basura, que olvide, por decirlo de algin modo, el ntimero de redes que han sido
creadas hasta la fecha.

Una manera de conseguirlo es usar identificadores abstractos, en lugar de iden-
tificadores naturales. Todo lo que necesitamos para simular correctamente los sis-
temas RUN con recogida de basura es distinguir entre las distintas copias de la
misma red, para lo que basta usar tal tipo de identificadores. La construccion es
exactamente igual a la del apartado anterior, excepto por el hecho de que en lugar
de transiciones sucesor usamos transiciones new y, en particular, ya no contamos
con los lugares contador (véase la figura 7.5). La simulacién funciona de la misma
manera, excepto por el hecho de que cuando un identificador desaparece del sis-
tema puede ser reutilizado, obteniendo asi el mecanismo de recolecciéon de basura
deseado.

Ademas, nuestra simulacion con identificadores abstractos tampoco recuerda
el orden en el que se generaron las copias de las redes, de modo que no es necesario
buscar entre los distintos érdenes como haciamos en el apartado anterior.

Proposicion 7.4.7 Todo sistema RUN centralizado con recogida de basura se
puede simular mondtonamente con un sistema MSPN con identificadores abstrac-
tos.

Demostracion. Dado un sistema RUN N definamos N* = {N* | N € N}.
Para cada N € N elegimos una variable zy € Var. Si N = (P,T, F, \) entonces
N* = (P, T, F*,\*), donde
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= F* es la funcién parcial con menor dominio tal que

e [*(p,t) = xy para todo (p,t) € F,
e F*(t,p) = zn para todo (t,p) € F,
e F*(t,p) = v para todo t y p tales que p € A(t) € MS(P).

o At)  siA(t) ¢ MS(P)
= \*(1) —{ rep € A siA(t) € MS(P)

Ademds, para cada marcaje M de N definimos el marcaje M* de N* de la sigu-
iente manera. Para cada M € M elegimos un identificador distinto 7. Diremos
que 7 representa a M y escribiremos M,, para referirnos a la componente repre-
sentada por 1. Entonces M*(p)(n) = M, (p) para todo 1 que represente a alguna
componente.

Veamos primero que si M[u)M’ entonces M*[v)M"™*. Si u = t(M,) con A\(t) € A
se cumple que M*[t(0))M'™* con o(xy) = 7, si t es una transicién de N. Efecti-
vamente, M*(p)(n) = M,(p) > 0 si p € *t y M*[t(c))M. Veamos que M = M}
con el mismo conjunto de representantes que M7j. Por definicién de disparo de
transiciones en sistemas RUN se tiene que My = My — {M,} + {M;}, donde
M, = M, —*t +t*. Para 1/ # 1 se cumple que M(p)(n') =M;i(p)(n') = My (p) =
M3(p)(n'), pues M,y pertenece tanto a My como a Ms. Sin embargo, para 7 ten-
emos que M (p)(n) = Mi(p)(n) — F(p,t) + F(t,p) = My(p) — F(p,t) + F(t,p) =
M; (p) = M*(p)(n).-

El caso u = (t1(M,, ), t2(M,,)) es completamente analogo al anterior, sin mas
que considerar simultdneamente ambas transiciones. Veamos el tltimo caso, cuan-
do u = t(M,) con A(t) € M8(P). En este caso My = My — { M, } + {M,, A(t)} con
My = M, —*t +t*. Por el mismo motivo que en el caso previo, t(M;) se puede
disparar en M} en modo o, con o(xy) =ny o(v) = ¢, produciendo un marcaje
M. Veamos que M = M} tomando como representante de la componente (t)
al identificador 7. El flujo de tokens de las precondiciones a la postcondiciones
de t se simula de manera idéntica al caso de la transicién auténoma, de modo
que M(p)(n') = M3(p) para todo ' # ny. Ademds, M(p)(ns) = A(t)(p) porque
F(t,p) = v siy sélo si p € M8(p). Ademas, por definicién de M3, y tomando 7y
como representante de A(t), se tiene que M*(p)(ns) = A(t)(p), con lo que hemos
probado que M = M.

Veamos ahora el reciproco. Mds exactamente, se cumple que si M*[u)M en-
tonces existe M’ tal que M[v)M’ y M* = M. Supongamos primero que u = t(o)
con \*(t) # rep. Por construccién de N* se cumple que Dom(c) = x. Sea M la
componente de M representada por o(z) = n y veamos que entonces M[t(M))M’
y M* = M. Que 1 represente a M quiere decir que M*(p)(n) = M(p). Como
o(F(p,t)) = o(x) = n € M*(p) para todo p € °t por estar t(o) activada en M*
tenemos que M(p) > 0 para todo p € *t y t(M) se puede disparar, obtenien-
do M =M — {M} + {M'}, donde M’ = M — *t + t*. Teniendo en cuenta que
{o(F(p,t))}(n) = F(p,t) (ambos valen 1 si (p,t) € F' y 0 en caso contrario) y que
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{o(F(p,t))}(n) = F(p,t) (andlogamente con (t,p)), observamos que M*(p)(n) =
M'(p) = M(p) — F(p,t) + F(t,p) = M(p) — {a(F(p,1))}(n) +{o(F(t,p))}n) =

M= (p)(n) = {o(F(p, 1)) }(n) + {o(F(t,p))}(n) = M(p)(n), lo que nos permite con-

cluir que M™* = M, pues para i/ # n claramente M™(p)(r/) = M*(p)(n') =
M (p)(n'). El resto de los casos son andlogos a este. En el caso de \*(t) = rep
basta tomar como representante de A(¢) al identificador o(v).

Asi que N* simula paso a paso a N y todo marcaje alcanzable es estable.
Por tltimo, para poder aplicar la proposicién 2.6.7, veamos que tanto ( )* co-

mo su inversa son mondtonas: Si M C M’ podemos elegir 71, ...,n, tales que
M= {My,.... My} y M = {M7/71=""M7/7m= agts- - M} con M, C M/h

para todo i = 1,...,m. Entonces M*(p)(n;) = M,,(p) < M, (p) = M'(p)(m:) ¥
M*(p)(n) = 0 < M'(p)(n) paran & {n1,...,Mm}, por lo que M* C, M™*. Recipro-
camente, si M* C, M’ entonces existe una biyeccién h : S(M*) — S(M™) tal que
M*(p)(n) < M™*(p)(h(n)) (véase el lema 6.2.2). Entonces si 1 representa a M, y
h(n) representa a M. f/t(n) se tiene que M, C M f/l(n) v la tesis se sigue.

|

La simulacién anterior sélo nos daria como corolario la decidibilidad del re-
cubrimiento para sistemas RUN centralizados. Sin embargo, esta también se tiene
en general.

Proposicion 7.4.8 El recubrimiento es decidible para sistemas RUN con recogida
de basura.

Demostracion. Basta tener en cuenta que un marcaje M de un sistema g-RUN
se puede cubrir si y sélo si se puede cubrir en el correspondiente sistema RUN
que no considera basura, y en la anterior seccién veiamos que el recubrimiento es
decidible para los sistemas RUN.

|

Sin embargo, la alcanzabilidad es indecidible para los sistemas MSPN con
identificadores abstractos, asi que la anterior simulacién no nos dice nada acerca
de la decidiblidad de la alcanzabilidad para sistemas RUN con recogida de basura.
Sin embargo, veremos que una simulacion a la inversa también es posible, es decir,
se pueden usar los sistemas RUN con recogida de basura para simular sistemas
MSPN con identificadores abstractos, de modo que ambos mecanismos (la creacién
de nombres y la replicacién) son completamente equivalentes.

Para probar la proposicion 7.4.16 vamos a definir una pequeinia variante de los
sistemas RUN, en la que permitiremos que las sincronizaciones no ocurran sélo
entre dos componentes, sino entre un nimero predeterminado de componentes,
posiblemente mayor que dos. En la siguiente definicién, suponemos que existe
una funcién arity : S — N definida sobre el conjunto de nombres de servicios y
Sync = {s(i) | s € 8§, 1 <i < arity(s)}. Identificamos las transiciones auténomas
con los servicios de aridad uno.
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Definicién 7.4.9 Una red RUN multiparte (m-RUN) es una tupla N = (P, T, F, \)
tal que P y T son conjuntos disjuntos, F': (P x T)U(T x P) — Var y A\: T —
SyncUMS(P). Un marcaje de N es un multiconjunto de lugares de P y denotamos
Markings(N) al conjunto de marcajes de N.

Las definiciones de sistema, marcaje de un sistema son lo que uno espera.

Definiciéon 7.4.10 Un sistema m-RUN N es un conjunto de redes m-RUN y un
marcaje de N es un multiconjunto de marcajes de sus redes. Llamamos Markings(N)
al conjunto de marcajes de N.

La definicién de activacion y disparo de transiciones de replicacion es idéntica
que para los sistemas RUN. A continuacion definimos la nocién de compatibilidad
de transiciones de sincronizacién y activacién y disparo de una tupla de transi-
ciones compatibles.

Definicion 7.4.11 Sea un sistema m-RUN N y s € S con arity(s) = n. Dire-
mos que las transiciones t = (t1,...,t,) son compatibles para s si A(t;) = s(i)
para todo i € {1,...,n}. Llamaremos modo de t a cualquier funcion o : t —
Markings(N) tal que sit es una transcion de N € N entonces o(t) € Markings(N).

-

te.

n
Escribiremos *f = Y% y T° =
i=1

=1

Definicién 7.4.12 Dados un sistema m-RUN N, M un marcaje de N y t una
tupla de transiciones compatibles diremos que t estd activada en M con modo o
84

] a(f) QM,

= > *tC M para todo M € M.
o(t)=M

En tal caso, t se puede disparar en modo o, alcanzando el marcaje
M=M-c@)+{M|Mc o)},

donde para cada M € o(t) tomamos M = M — > *t+ > t°.
o(t)=M o(t)=M

Intuitivamente, una tupla de n transiciones compatibles etiquetada por un

nombre de servicio s de aridad n se puede disparar si cada una de ellas esta ac-

. p . . . s t1(M1),...tn (Mn
tivada segun la regla ordinaria de disparo. Escribiremos M HM)y ot (M) M’

si M’ es el marcaje alcanzado tras el disparo de ¢ en el marcaje M con modo
o(t;) = M;. También podemos considerar el mecanismo de recogida de basura
para los m-RUN, obteniendo asi los sistemas gm-RUN.

Veamos que el hecho de permitir sincronizaciones multiparte no introduce
capacidad expresiva extra, ya que son sincronizaciones acotadas entre un nimero
prefijado de componentes, y no se trata de una primitiva de difusiéon como las
discutidas en [EFM99].
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Figura 7.6: Monitor

Lema 7.4.13 Todo sistema m-RUN se puede simular mondtonamente con un
sistema RUN. Todo sistema gm-RUN se puede simular mondtonamente con un
sistema g-RUN.

Demostracion. La demostracion no depende el hecho de que estemos con-
siderando basura o no. Para un k fijo, podemos simular una sincronizacion entre
k partes por medio de una secuencia de sincronizaciones ordinarias. Como es usual
para este tipo de protocolos, necesitamos un monitor (véase la figura 7.6) que nos
proporcione exclusién mutua cada vez que uno de los k participantes comience
el protocolo, de modo que cuando se esté a la mitad del protocolo no se pueda
interferir con las componentes que han intervenido hasta entonces, hasta que no
se acabe de ejecutar el protocolo. Dicho protocolo consiste en la sincronizacién
sucesiva del monitor con los k participantes, marcando un lugar red; en cada uno
de ellos. Si se puede sincronizar con todos ellos entonces la fase de finalizacién
del protocolo consiste Unicamente en eliminar el token de cada lugar red;. Si,
por el contrario, el protocolo no se puede finalizar (porque algunos de los partici-
pantes no estédn preparados) entonces se puede abortar el protocolo, deshaciendo
las sincronizaciones ya hechas.

El monitor contara con un lugar green, marcado unicamente cuando no se
esté a medias de la ejecucién del protocolo (si y sélo si ningun red; lo estd).

Formalmente, dado un sistema m-RUN N definamos un sistema N = {N* |
N € N}U{Mon} que lo simula. La componente Mon jugaré el papel del monitor
citado previamente. Si N = (P, T, F, \) entonces N* = (P*,T*, F* \*), donde

» P*=PU{reds |t € T} U {rep, | \(t) € M8(P)},
» T =T U{t(a),t(0k) | A(t) € Sync} U {t(rep),t(ok) | A\(t) € MS(P)},

» F*=FU{(t(a),p) | A(t) € Sync, p € *t} U
{(redy, t(ok)), (reds, t(a)) | A(t) € Sync} U
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{(t,redy) | t € T} U {(reds, t(rep)), (repy, t(ok)) | A(t) € MS(P)},

» Para cada t € T con A(t) = s(i), A*(t) = s(2)?, X*(t(ok)) = s(i)ok? ¥
A*(t(a)) = s(i)a”-

» Para cada t € T con A(t) € MS(P), \*(t) = rep?, N*(t(ok)) = rep, .7y
X (t(rep)) = A(t).

Noétese que cada N* es una extension sintdctica de N, asi que se puede interpretar
que le estamos anadiendo a cada N un controlador, y todos esos controladores
estdn a su vez controlados globalmente por el monitor, que pasamos a definir
formalmente. Si S es el conjunto de nombres de servicio en N, es decir, S = {s €
S | A(t) = s(i) para algin t de N} definimos Mon = (Par, Tar, Far, Aar), donde

» Py = {green} U{psy, a5y, 0ksy | s €S, i =1,..., arity(s)} U {rep},

» Thg = {5(4), 5(2) ok, $(0)as $(i)g | €S, i =1,..., arity(s)} U
{rep(do), rep(ok)},

» Fiyy = U Fi donde si arity(s) = n entonces
ses
Fy = {(green,s(1)), (s(1)ok, green)} U{(s(1)a, green), (ps(n)> (n)ok)} U
{(s(2)s s(a) ) (0k ()5 8(1)ok) [ =1,...,n} U
{(Ps(y, 5(1)q)s (s(i) g, as(5))s (@s(), 5(i)a) [ 1 =1,...,n} U
{(Pagy» 56+ 1)), (500 + Dok 0b (i), (56 + Daraage) | = Loy — 1} U
{(green, rep(do)), (rep(do), rep), (rep, rep(ok)), (rep(ok), green)},

w Ar(s(2)) = s()!, Ar(s(2)or) = s(2)ok!, Anr(s(i)a) = s(i)a!, As(s(i)g) =a €
A, M (rep(do)) = rep! vy Ar(rep(ok)) = rep !

Ademas, para cada marcaje M de N definimos el marcaje M* = {M* | M €
M}PU{My}, donde My = {green} y M* = M € MS(P*). Asi que M* coincide con
M en todas las componentes, dejando vacios los nuevos lugares red;, anadiendo
el marcaje del monitor, con un solo token en green. Por eso, una componente no
tiene tokens si y sélo si la componente que la simula tampoco tiene tokens, por lo
que la construccion preserva la basura. Nétese que la construccion del monitor no
depende de N, de modo que el mismo monitor funcionaria con cualquier sistema m-
RUN que sélo utilice servicios en S. Ademds, Mon es una maquina de estados, ya
que todas sus transiciones tienen una sola precondicién y una sola postcondicién,
y My contiene un unico token. Todas las transiciones de todas las N* son de
sincronizacién, y han de sincronizar con él (excepto las de replicacién, aunque
para dispararlas también tienen que sincronizar previamente con el monitor).
Veamos que N* simula a N:
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» Si M[u)M' entonces M* —* M’™*: Supongamos en primer caso que u

(t1 (M), ..., tn(My,)) con A(t;) = s(i). Entonces ha de ser M; € M con *t; C
M; yM,:M—{Ml,...,Mn}—l—{M{,...,M;L}, donde MZ-,:MZ‘—.tZ‘—I—t;
parat=1,...,n.

Denotamos M; al marcaje de Mon con un token en Ps(iy Para i =0,...,n
(identificando py(gy con green) y definimos M; = M* — {M7, ..., M, Mo} +
{M{, ..., M, M;} con M]’-’ = M; —*t;+1t7 + {redy,}. Entonces My = M* y
M; & Miqq con uy = (t;(M}),s(i)(M;)) parai =0,...,n — 1. Lo primero
es evidente. Veamos lo segundo.

Como M; € M entonces M € M*, por lo que M} € M;. Ademds, como
*t; € M; por construccion se tiene que *t; C M. Por otro lado, M; e M; vy
por definicion M;(py(;)) = 1. Por ltimo, A*(t;) = s(i)? y Anr(s(i)) = s(i)!,
por lo que las transiciones son compatibles y el par estd activado. Claramente
M;—*s(i)+s(i)®* = M;11 por lo que M; —{ M, M;} +{ M/ , M1} = M.
Para i = n se tiene que M, = M*—{M;,..., M} Mo}+{M{,..., M/ M,},
que no es M"™* porque los M/ tienen marcado red;, y el monitor tiene marcado
s(n) en lugar de green. Pero en estas condiciones, como la tnica precondi-
cién de t;(ok) es red;; (y no tiene postcondiciones), A*(t;(ok)) = s(i)oi? v
Anr(5(i)or) = 5(i)or? se pueden disparar los pares (t;(ok)(M!), s(i)ox (M)
para i = n,...,1, donde M; es el marcaje de Mon con un token en ok
(identificando ok () con green). Como cada t;(ok) tiene el tinico efecto de
eliminar el token de red;, para i = 1 se llega a M'*, como querfamos de-
mostrar. El caso de que u = t(M) con A(t) € MS(P) es totalmente andlogo,
excepto por el hecho de que la secuencia de disparos que la simula en N*,
(t(rep), rep(do)) (M, Mg),t(M"), (t(ok)(M'), rep(ok)(M1)), tiene una tran-
sicién de replicacion.

Si M* —* M entonces existe M’ tal que M —* M y M —* M’: Todas las
transiciones del computo (excepto las de replicacién) lo son de sincronizacién
con el monitor. Como Mon es una maquina de estados, claramente las tinicas
secuencias que puede disparar son repeticiones de secuencias del tipo

s$(1)y...y8(n)ys(n)oky -y 8(1) ok

o del tipo
s(1),...,s(4),5(%)q,5(%)as--->5(1)a,

acabando en alguna subsecuencia de las anteriores. Procedemos por induc-
cién sobre el nimero de esas repeticiones.

Para el paso inductivo basta ver que si la secuencia disparada por el monitor
es de alguno de esos tipos entonces se corresponde con un cémputo de la
red original. Si la secuencia es del primer tipo entonces la traza ejecutada
es la que obteniamos en el punto anterior y, siguiendo los razonamientos
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Figura 7.7: APN sin creacién de nombres

inversos, se sigue que M[u)M’ con M’ = M. Si la secuencia es del segundo
tipo entonces, como las precondiciones de ¢ coinciden con las postcondiciones
de t(a) y viceversa se tiene que tras la ejecucién de la correspondiente traza
se llega a M*, vy el computo vacio en la red original es el que se corresponde
con esa secuencia.

Para el caso base, veamos que cualquier subsecuencia de las anteriores se
puede completar de manera que tendremos, de la misma manera que en el
caso anterior, un computo del original. Si la secuencia no contiene s(n ), en-
tonces es del tipo s(1),...,s(i) 0 s(1),...,5(2),5(i)q,5(¢)q;---,5(j)a. Clara-
mente, la del primer tipo se puede completar a la del segundo, y ésta al caso
en el que j = 1, y se vuelve a llegar al marcaje M*, lo que simula al cémputo

vacio en N. Si la subsecuencia es del tipo s(1),...,s(n),s(n)ek, ..., s(2) ok en-
tonces se puede completar al caso ¢ = 1 e, igual que veiamos en el punto
anterior, simula la ejecucién de una tupla (t1,...,t,) con A(¢;) = s(i) para
1=1,...,n.

Ademds, la simulacién es claramente mondtona porque M* coincide con M en los
lugares comunes y para cualquier M’, M* coincide con M* en los lugares extra.
Ademsds, como hemos visto que el lugar green del monitor estd marcado si y sélo
si el marcaje es estable, no pueden existir marcajes inestables alcanzables mayores
que marcajes estables.

|

Por el lema anterior, dada una v-APN, nos basta con encontrar un sistema
mg-RUN N* que lo simule. La idea clave es usar una componente distinta para
cada nombre, todas ellas del mismo tipo. El tipo de las componentes tiene los
mismos lugares que N (ademds de algunos lugares auxiliares), de modo que un
token negro en el lugar p de la componente que representa al identificador a simula
la aparicién del token a en el lugar p de la red original (véanse las figuras 7.7 y 7.8).

Esta es una forma inmediata de representar los marcajes de N en N*. Sin em-
bargo, la simulacién de los disparos de las transiciones es bastante méas enrevesada.
Dada una transicién ¢ de NV, si todo arco adyacente a ella esta etiquetado con la
misma variable, entonces el disparo de esa transicién sélo involucra a tokens con el
mismo nombre. Si ese nombre es a, entonces la componente RUN que representa
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s¢(1) s¢(1)
5:(2) \O e 5¢(2) \O 4
p2 O/ b2 @/

Figura 7.8: Simulacién de la APN de la figura 7.7 por medio de sistemas RUN
con recogida de basura

a a puede disparar una transicién auténoma que simule ese disparo, moviendo los
tokens de las precondiciones de ¢ a sus postcondiciones.

Sin embargo, si hay mas de una variable adyacente a t entonces eso no es
posible. Considérese la red de la figura 7.7, con dos variables junto a su tnica
transicién, x e y. Aun puede darse el caso de que t se dispare con x e y instanciadas
al mismo valor, de modo que podriamos pensar que necesitamos una transicién
autonoma que simule la transicién original, al igual que en el caso anterior. Sin
embargo, como estamos permitiendo la autosincronizacién, en lugar de tener una
transicion auténoma para este caso vamos a considerar dos transiciones distintas,
una para x y otra para y, que sincronicen entre si. La ventaja de permitir esta
autosincronizacion es que la construccién también funciona cuando ¢ se dispara
tomando dos tokens distintos, por ejemplo a y b, para z y ¥y, respectivamente.
En ese caso, dos redes componentes, la que represente a a y la que represente a
b, pueden interaccionar por medio de transiciones de sincronizacién para simular
el disparo. La que representa a a debe eliminar un token de p; y ponerlo en ¢,
mientras que la que representa a b debe solamente eliminar un token de su lugar
q (véase la figura 7.8).

La creacion de nombres la simulamos con creaciéon de componentes, como no
podia ser de otra manera. Mas concretamente, simulamos toda transiciéon con ar-
cos postcondicién etiquetados con v mediante una transicién de replicacién. El
marcaje inicial de la nueva componente es aquél con un token en todas las post-
condiciones que estdn unidas a la transiciéon mediante un arco etiquetado con v
(véase la figura 7.9). Nétese que en la simulacién es preciso eliminar los arcos
etiquetados con v, ya que las transiciones de replicacién marcan automaticamente
esos lugares. Esta construccién funciona si suponemos que las transiciones que cre-
an nombres no involucran a més de dos identificadores distintos. Si no es asi basta
desdoblar estas transiciones en dos que se disparen secuencialmente, una que no
involucre a v y otra que sélo tenga a v y otra variable en arcos adyacentes, de
modo similar a como haciamos en la proposicién 7.4.1.

FEn general, para una transiciéon cualquiera ¢, tenemos que considerar todas las
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variables del conjunto Var(t), anadiendo tantas transiciones como variables en él.

Cuando Var(t) tiene méas de dos elementos, en la simulacién tienen que sincronizar

mas de dos componentes, lo que podemos permitir por la proposicién 7.4.13.
Consideramos un orden total cualquiera como haciamos en la proposicién 5.2.4.

Ademds, para cada transicién consideraremos una etiqueta de servicio s; € S con
aridad | Var(t)].

Definicién 7.4.14 Dada la v-APN N = (P, T, F) definimos el sistema mg-RUN
N* ={N*} con N* = (P, T*,F*,X\*), donde

s T ={t, |teT, v#zec Var(t)},

= F*={(pte) | F(p,t) = 2} U{(tz,p) | F(t,p) = 2},

. _ s¢(7) sivg Var(t) = (x1,...,2n) yo =124
= N(ta) = { {p | F(t,p) =v} en otro caso

Ademds, dado el marcaje M de N definimos el marcaje de N*, M* = {M, | a €
S(M)}, donde M,(p) = M(p)(a).

Lema 7.4.15 M{[t(c))M’ siy sélo si M* — M’

Demostracion. Para la implicacién a la derecha supongamos primero que v ¢
Var(t) = (x1,...,2,) v denotemos a; = o(x;). En primer lugar, para cada i
existe p tal que F(p,t) = x; y, por lo tanto, a; = o(F(p,t)) € M(p). Entonces
{o(x;) |i=1,...,n} CS(M) y, por lo tanto, M,, € M* para todo i. Ademsds,
si p € °t,, entonces F(p,t) = x; y, por tanto, o(F(p,t)) = a; € M(p). De ello
se deduce que M, (p) = M(p)(a;) > 0y la sincronizacion t,, (M, ), ..., tz, (M,,)
estd activada (son compatibles por definicién de A*). Tras su disparo se alcanza un
marcaje M' = M* — {Mg,,..., My, } +{Mj,..., M)} con M] = M, —*t,, +13..
Para concluir que M’ = M" basta comprobar que M; = M;, pues el resto de
componentes no se ven afectadas por el disparo. En efecto, como

1sio(F(p,t)) = ay
0 en otro caso

*tar(p) = {0 (F(p. 1)} (i) = {

2.0) = (o)) = { o 5o 0D) =

se cumple que My, (p) = M'(p)(a;) = M(p)(a;)—{o (F(p, 1)) Hag)+Ho(F (¢, p)) Har) =
Moy (p) — *te,(p) + £2,(p) = M!(p).

Si v € Var(t) entonces Var(t) = {z,v} y A*(tz) € MS(P). Denotemos o(z) =
a 'y o(v) =n. Igual que en el caso anterior se ve que M, € M* y M,(p) > 0 para
todo p € °t,, y por lo tanto la transicién t, estd activada para M,. Su disparo
produce un marcaje M’ = M* —{M,}+{M, \*(t;)}. Para ver que M’ = M'* basta
ver que M! = M y Mr/z = A\*(t;). Lo primero se ve igual que en el caso anterior
para las a; y ;. Ademds, M;(p) = M'(p)(n) = M(p)(n) — {o(F(p.1))}(n) +
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Figura 7.9: v-APN y la RUN que la simula

{o(F(t,p))}(n) ={o(F(t,p))}(n) = A*(t.)(p), la tercera igualdad por ser 7 fresco
y la tltima porque ambos términos se reducen a 1 en el caso de que F(t,p) =v o
0 en otro caso.

La otra implicacién sigue un esquema parecido. Procedemos por distincién de
casos sobre u. Por construccién de N* los inicos dos casos son u = ty, (Mg, ), ..., tz, (M)
con N*(tz,) = s¢(1) y u = t5(M) con \*(t,) € M8(P). Veamos que en el primero de
los casos se puede disparar t(o) con o(x;) = a;. En efecto, si p es precondicién de
ty F(p,t) = z; entonces o(F(p,t)) = a; € M(p) porque M(p)(a;) = Mg, (p) > 0.
Ademds, tras su disparo se obtiene M’ y la tesis se sigue. El otro caso es totalmente
analogo.

Proposicion 7.4.16 Los sistemas RUN centralizados con recogida de basura sim-
ulan mondtonamente a las v-APNs.

Demostracion. Veamos que estamos en las hipétesis de la proposicién 2.6.7.
El lema anterior nos dice que los sistemas RUN simulan paso a paso a las v-
APNs. Ademads, todo marcaje M de N* es imagen por ( )* de algin marcaje
de N, de manera que todos los estados alcanzables son estables. En efecto, si
M = {My,...,M,} basta tomar n identificadores distintos dos a dos, ay,...,a,
y definir M (p)(a;) = M;(p), que cumple que M* = M.

Por ultimo, veamos que tanto ( )* como su inversa son monétonas. En primer
lugar, M =, M' & M* = M'*. Efectivamente, M =, M' & M' = h(M) <
Mq(p) = M(p)(a) = M'(p)(h(a)) = M, (p) & M* = M" para h : S(M) —
S(M'") biyeccién. Ademés, si My C My entonces para todo p € P, M;(p) C Ms(p).
Entonces (Mi)q(p) = Mi(p)(a) < Ma(p)(a) = (Ma)q(p) vy, por tanto, My T M;.
Juntando ambas cosas se concluye que si My &, My entonces M T M.

Para concluir tenemos que ver que si M{ T MJ entonces M; T, Ms. Por
definicién del orden entre multiconjuntos existe una funcién h : M{ — M3 in-
yectiva tal que M C h(M) para todo M € M. Veamos entonces que si defini-
mos h'(a) = b si (M), = h((My),) se cumple que h(M;) E M,, lo que, por el
lema 6.2.2, nos permitird concluir que M; C, My. Pues bien, h'(M;)(p)(h (a)) =
Mi(p)(a) = (M1)a(p) < h((M1)a)(p) = (M2)p(a)(p) = M2(p)(h'(a)) y la tesis se
sigue.
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Corolario 7.4.17 El problema de alcanzabilidad para sistemas RUN con recogida
de basura es indecidible, mientras que el correspondiente problema de recubrim-
iento es decidible .

Podriamos pensar que una construccién andloga a la anterior probaria la sim-
ulacién mondétona de los sistemas MSPN con identificadores naturales por parte
de sistemas RUN sin basura. Sin embargo, esa construccién no serfa una simu-
lacién por el razonamiento inverso al que seguiamos alli, cuando deciamos que
los sistemas MSPN son un etiquetado de los sistemas RUN. Alli la simulacién
recordaba informacién que no estaba presente en los marcajes originales (el orden
de creacion de las componentes). Ahora la construccién estaria ignorando esa in-
formacion. En otras palabras, la funcién ( )* de transformacién de marcajes no
serfa ni siquiera una inyeccion.

Para terminar, indicaremos que todos los resultados de acotaciéon de identi-
ficadores que vimos en el capitulo 6 se pueden transferir al modelo con repli-
cacién, gracias a la proposiciéon 7.4.7, que preserva las nociones de acotacién. En
consecuencia, la version andloga a la acotacion en anchura, que podemos llamar
acotacion de componentes, es decidible para los sistemas RUN con recogida de ba-
sura, y la alcanzabilidad es decidible para sistemas RUN con recogida de basura
que tengan un nimero de componentes acotado.

7.5. Creacion de nombres y replicacion

Ahora consideramos un modelo en el que combinamos las dos caracteristicas
de las secciones anteriores, es decir, sistemas compuestos de redes que pueden tan-
to crear identificadores nuevos como replicarse. Formalmente, un sistema v-RN es
un sistema MSPN centralizado con identificadores abstractos donde algunas tran-
siciones pueden ir etiquetadas con marcajes de componentes, como en la seccién
anterior, s6lo que ahora esos marcajes estan compuestos por tokens identificador.

Sorprendentemente, aunque las potencias expresivas que se obtienen al anadir
o bien nombres o bien replicacién son idénticas, como probamos en la seccién
anterior, resulta que son de alguna manera ortogonales, de manera que cuando
se combinan se alcanza la Turing completitud, como probaremos a continuacion.
Informalmente, podemos decir que ambos modelos generan sistemas bidimension-
ales de infinitos estados. Las v-APNs pueden tener una cantidad no acotada de
tokens distintos, y cada uno de ellos puede aparecer una cantidad no acotada de
veces. Analogamente, en el caso de los sistemas RUN, podemos tener una cantidad
no acotada de componentes, cada una de ellas con una cantidad no acotada de
tokens. Sin embargo, estos dos espacios bidimensionales no son el mismo, aunque
sean de alguna manera equivalentes entre si, segiin las proposiciones 7.4.7 y 7.4.16.
Pero cuando fundimos las tres fuentes de infinitud, sélo la dimensién comun se
solapa, o siguiendo la metafora geométrica, tenemos planos perpendiculares que
ya no generan un espacio bidimensional, sino el espacio tridimensional completo.
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Veremos que este espacio es demasiado rico, obteniendo asi un formalismo Turing
completo.

Proposicion 7.5.1 Cualquier mdquina de Turing se puede simular con un sis-
tema v-RN.

Demostracion. Dada una maquina de Turing, tenemos que simularla usando
un sistema v-RN. El principal problema a la hora de simular maquinas de Turing
suele ser la representacion del conjunto potencialmente infinito de celdas de la
cinta. Representamos la cinta como una lista doblemente enlazada. Cada nodo
de la lista (o celda de la cinta) se representa mediante una copia distinta de la
misma v-RN; ilustrada en la figura 7.10. Esta red tiene una memoria con dos
tipos de datos. En primer lugar, tiene que saber si su valor es un 0 o un 1.
Para ello, tiene dos lugares llamados 0 y 1, marcados en exclusion mutua. En
segundo lugar, y lo que es mas importante, la celda debe contener informacién
acerca de qué componentes representan las celdas anterior y siguiente. Para ello,
las componentes que representan celdas tienen tres lugares, me, prev y next, que
contienen tres identificadores distintos: el nombre de la propia celda en me, el de
la celda anterior en prev y el de la siguiente celda en next.

En cualquier momento la cinta tiene una ultima celda, que conoce su propio
nombre y el de la celda anterior (se ha inicializado disparando su transicién init?),
pero no conoce el nombre de la celda de su derecha, que de hecho atin no existe.
Para expandir la cinta, esta celda crea una nueva, disparando su transicién de
replicacién etiquetada con {i,0}. El marcaje de la nueva celda cuenta solamente
con dos tokens ordinarios, uno en el lugar ¢ y otro en 0. Por tanto, puede generar
su propio nombre, después de lo cual esta dispuesta a sincronizar con su red padre
(la celda del final de la cinta). La sincronizacién de las transiciones init! y init?
produce el intercambio de los nombres respectivos de la celda, colocandolos en los
correspondientes lugares next y prev, de modo que la red de la cinta ahora conoce
el nombre de la celda a su derecha, y la nueva celda pasa a ser la dltima de la
cinta.

Finalmente, las celdas tienen transiciones de sincronizaciéon que devuelven el
nombre de las celdas anterior y siguiente (transiciones left! y right!, respectiva-
mente), otras dos que devuelven el contenido actual de la celda (transiciones r(0)!
y 7(1)!) y finalmente otras cuatro que cambian el valor actual segin indique el
programa (las etiquetadas con w(0)? y w(1)?). Todas estas transiciones tienen al
lugar me tanto como precondicién como postcondicién, con arcos etiquetados con
la variable a.

La parte de la construcciéon que hemos descrito hasta ahora es la misma para
cualquier maquina de Turing. El resto de la simulacién sélo necesita una red adi-
cional para el control, con un lugar now que contiene el identificador de la celda
a donde la cabeza de la maquina apunta en cada momento. Todas las sincroniza-
ciones entre las celdas y el programa que se mencionaban en el parrafo anterior se
hacen forzando la igualdad entre el valor en el lugar now del programa y el valor
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Figura 7.10: Celda de la cinta de una maquina de Turing

L w(0)!

a

nexrt a
rigiEI:@w right?
a next

O—L=—O

Figura 7.11: Maquina de Turing que computa 0101...

del lugar me de la celda, por medio de la variable a, de modo que la cabeza sélo
puede leer y modificar la celda a la que apunta. Por supuesto, también necesitamos
un lugar por cada estado de la maquina, marcados en exclusién mutua, cada uno
de ellos con las correspondientes acciones. Como ejemplo, la figura 7.11 muestra

la simulacién de la cabeza de la maquina de Turing que computa la secuencia
infinita 0101...

a

Es preciso tener en cuenta que en la demostracion del resultado anterior no
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M M2 M3 M
1 1 1 1
12 22 22 22
233 333 333

3444 4444

54444

Figura 7.12: El orden natural de los sistemas v-RN no es un wqo

hemos usado la recogida de basura, de modo que la Turing completitud se al-
canza incluso en ausencia de ese mecanismo. De hecho, como comentabamos en
el capitulo 4, estamos considerando implicitamente una especie de recogida de
basura para identificadores, en el sentido de que estos pueden desaparecer de los
marcajes después del disparo de alguna transicién (como ocurre con el identifi-
cador b en la figura 7.7 después del disparo de aut), torndndose asi reutilizables.
Conjeturamos que si evitamos esta recogida automética de basura, incorporan-
do al estado el conjunto completo de nombres creados a lo largo del cémputo, o
usando la version de creacién de nombres con naturales, entonces obtendriamos
una situacién andloga a la que se tiene en [Del], de modo que la alcanzabilidad
también seria decidible. Si no evitamos la recogida de basura para identificadores,
obtenemos el siguiente resultado.

Corolario 7.5.2 Los problemas de alcanzabilidad y de recubrimiento son inde-
cidibles para los sistemas v-RN.

Demostracion. Claramente, la alcanzabilidad permanece indecidible, ya que
va era indecidible en el modelo menos general de sistemas v-APN. Ademsds, el
recubrimiento también es indecidible para los sistemas v-RN, o de lo contrario
podriamos usar la simulaciéon anterior para decidir el problema de parada de las
maquinas de Turing, sin més que decidir si el marcaje con un token en el lugar
que representa el estado final se puede cubrir.

|

Seria interesante encontrar restricciones adecuadas al uso de la variable v o
al uso de las transiciones de replicaciéon, de modo que un modelo restringido,
pero que incluyese tanto creacién de nombres como de componentes, no fuese
Turing completo, obteniendo asi resultados analogos a los de la seccién 6.3 para el
modelo con replicacién. Claramente, si el nimero de veces que se pueden disparar
transiciones de creacién de nombres estd acotado (o alternativamente, transiciones
de replicacion), entonces el modelo asi restringido dejaria de ser Turing completo.
Es més, la simulacién de maquinas de Turing que hemos presentado no funcionaria
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si en cada marcaje alcanzable sélo pudiesen aparecer una cantidad acotada de
nombres distintos, incluso si se pueden crear un nimero arbitrario de ellos, lo que
sugiere que el recubrimiento seguiria siendo decidible en ese caso.

Merece la pena resaltar que, como consecuencia del anterior resultado de in-
decidibilidad, aunque los érdenes naturales tanto para las v-APNs como para los
sistemas RUN son wqo, el orden natural de los sistemas v-RN, que extiende a
ambos, no puede ser un wqo.

Definicién 7.5.3 Dados dos marcajes My y My de un sistema v-RN N definimos
el orden C mediante My © My si existen dos inyecciones hy : My — My vy
he : S(My) — S(My3) tales que para todo M € My, hy(M)(p) C ho(M(p)).

La inyeccién hy tiene el papel de identificar componentes de M; con com-
ponentes de My, mientras que ho tiene el papel de identificar nombres de M;
con nombres de Msy. En efecto, el orden definido no es un wqo. Para verlo,
basta con considerar el caso con sistemas con un sélo tipo de componentes, y
con un solo lugar, de modo que un marcaje de un sistema asi se puede es-
pecificar mediante un multiconjunto de multiconjuntos de identificadores. En
este caso, la definicién anterior se simplifica a M; T My si existen dos inyec-
ciones h; : My — Mg y hy : S(My) — S(Mz) tales que para todo M € My,
hi(M) C hao(M). Consideremos Id = N y la sucesién de marcajes mostrada en la
figura 7.12, M' = {M{,..., M}, M} ,}, para i = 1,2,..., donde M} = {k,.i. k}
parak=1,...,iy Mfﬂ ={i,i+1,.%.,i+ 1}, para la que no existen dos indices
i < j tales que M' E M. Esto es asi porque, para ¢ < j, por cardinalidad la dinica
opcion es tomar b1 como hl(M,i) = Mg para k =1,...,%, y ho como la identidad,
que tampoco funcionan pues i € Mfﬂ pero i ¢ Mg, para todo k > 7 + 1.






Capitulo 8

Sistemas etiquetados

En este capitulo vamos a presentar una técnica general para la especificacion
de propiedades que dependen de la historia del sistema. En el siguiente capitulo
usaremos esta técnica para el estudio de sistemas abiertos, es decir, de sistemas
que pueden encontrarse y ejecutarse en un entorno arbitrario.

En la literatura se pueden encontrar muchos marcos para la definiciéon de
propiedades de seguridad [HR02b, HR02a, FGO1, FGM04, BB02]. Una primera
forma de hacerlo consiste en buscar los posibles estados erréneos del sistema anal-
izado. El caracter erréneo de algunos de esos estados no depende de la manera en
la que hayan sido alcanzados, en cuyo caso los mismos pueden ser identificados
estaticamente. Un ejemplo claro de propiedad de este tipo es la confidenciali-
dad, para la que los estados erréneos no son mas que aquéllos en los que cierta
informacién confidencial estd expuesta al entorno externo.”

Sin embargo, algunas propiedades no pueden ser comprobadas de esta forma,
simplemente mediante inspeccién del estado actual. Esto ocurre, en particular,
con todas las propiedades que dependen de la historia del computo. Un ejemplo
de propiedad tal es el control de acceso a recursos, donde para saber si el acceso
a un recurso por parte de un proceso es erroneo debemos conocer los permisos
adquiridos por dicho proceso a lo largo de su historia [HR02b].

Una forma de comprobar de manera estatica la ausencia de errores del primer
tipo es con la ayuda de un sistema de tipos apropiado, de manera que los sistemas
en un estado erréneo no sean tipables. De este modo, si el proceso original es
tipable y el sistema de tipos cumple la propiedad de reduccion del sujeto, es decir,
que el tipo de un proceso se mantiene durante su ejecucién, entonces podemos
garantizar que no se va a producir ningin error a lo largo de la ejecucion del
proceso.

Sin embargo, la aproximacion anterior no es valida si pretendemos prevenir
errores del segundo tipo, ya que los errores no son propiedad de un tinico estado,
sino de todo el cémputo. En tal caso es necesario realizar un analisis de trazas.

“Ciertamente, mediante esta propiedad tan simple no podrfamos controlar flujos implicitos
de informacién.

159
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La manera maés natural y habitual de llevar a cabo este andlisis es recordando de
alguna manera la informacién acumulada a lo largo del computo que sea de interés
para el establecimiento del tipo de error considerado. Ello da lugar a nuevos esta-
dos ampliados en los que se incorpora la citada informacién. En ocasiones, otros
autores trabajando en este tema, [HR02b] o [PS93], han definido la correspondi-
ente seméntica extendida (con etiquetas) de una manera ad hoc, sin relacionarla
de manera explicita con la seméntica original, lo que exige posteriores demostra-
ciones, también ad hoc, de cualquier resultado que relacione la semantica original
y la extendida.

Nosotros proponemos una metodologia sistematica para los errores depen-
dientes de la historia, que comienza por la definicion del concepto de lenguaje
etiquetado. Caracterizamos los lenguajes etiquetados como cocientes del arbol de
alcanzabilidad definido por los cémputos del lenguaje original. De este resultado
podemos deducir que las propiedades especificadas por cada lenguaje etiquetado
son de hecho propiedades del original. De esta forma podemos trabajar en un mar-
co comun, en lugar de trabajar con distintas semanticas ad hoc, una para cada
propiedad. En particular, podriamos apoyarnos de nuevo en un analisis basado
en tipos para garantizar que a lo largo del cémputo nunca se alcanza un estado
etiquetado erréneo.

Ademsds, probamos que el conjunto de sistemas cocientes tiene estructura de
reticulo completo, y nos aprovechamos de esta estructura algebraica para definir
la mezcla de dos versiones etiquetadas de un mismo lenguaje, capturando asi la
conjuncién de las dos propiedades.

8.1. Sistemas de transiciones etiquetados

A continuacién definimos formalmente lo que entendemos por lenguaje etique-
tado. Empezaremos definiendo la sintaxis etiquetada generada por una signatura
heterogénea (many-sorted en inglés) [EM85, Hen90| respecto de un simbolo de la
signatura y del conjunto de etiquetas considerado.

Definicién 8.1.1 Dada una signatura heterogénea (8,%), sea E el dlgebra de 8-
términos de ¥, f un simbolo de ¥ y L un conjunto de etiquetas (I', A,... € L).
Llamaremos sintaxis (f, L)-etiquetada de E, y la denotaremos por E'J’f“ (0 a veces
simplemente E), al dlgebra de 8-términos de EJ% =E—-{fHu{fr| T e L},
donde aridad(fr) = aridad(f), para cada T € L.

En términos de drboles de la sintaxis abstracta, los términos etiquetados no
son mas que arboles en los que algunos nodos, bien hojas cuando el simbolo
distinguido f es un operador constante, bien nodos internos si no lo es, estan
anotados con etiquetas de L. Una versién més general de sintaxis etiquetada,
E]%llsz, consideraria una coleccién de simbolos f1, f3,... de ¥ y un conjunto de

etiquetas para cada uno de ellos, posiblemente diferentes.
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Suc X Suc
| N\ |
Cero Cero Suc Cero Cero Src
Cero Cero

Figura 8.1: Arboles de sintaxis abstracta de 1+ (0x 1) y 16 (0K 1)

2/1\5
3/ \4

Figura 8.2: Ejemplo de sistema de transiciones 5

Ejemplo 4 Vamos a considerar la signatura (8, %), donde 8§ = {Nat} y X = {Cero, Suc,+, x },
con aridad(Cero) = Nat, aridad(Suc) = Nat — Nat y aridad(+) = aridad(x) =

Nat — Nat — Nat. Consideremos también el conjunto de etiquetas L = {[J,0}.

El algebra de S-términos de ¥ define un conjunto de expresiones aritméticas. Un

ejemplo de sintaxis etiquetada seria aquélla generada por Eiﬁ = {Cero, Suc,®, ®,H, X},

que define expresiones aritméticas en las que los operadores han sido sustituidos

por versiones suyas, ora recuadradas ora circunvaladas. La figura 8.1 muestra los

arboles de sintaxis abstracta de las expresiones 1 + (0 x 1) y 1 & (0K 1).

A continuacién suponemos que partimos de un sistema de transiciones cuyo
conjunto de estados es el dlgebra de términos de una signatura. Definiremos
cuando un sistema de transiciones cuyo conjunto de estados es la sintaxis etique-
tada de la original se considera un etiquetado del sistema original. Denotaremos
por O(e) al término que se obtiene del término etiquetado e cuando se borran de
él todas las etiquetas, definido por induccién estructural como:

O(h(e, ..., &) = MO(&),...,0(e)) si f # h,
O(fr(e, .., n) = F(O(), .., O(En)).

Definicién 8.1.2 Sea E el dlgebra de S$-términos de Y y E una sintazis (f, L)-etiquetada
de E. Sean también S = (E,V,—,eq) yT = (E,V,r, &) dos sistemas de transi-
ciones con O(éy) = eg. Diremos que T es un etiquetado de S si se cumplen las
siguientes condiciones:
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Figura 8.3: Sistemas etiquetados del Ejemplo 5

1. Sievs & entonces O(g) = O(&).

2. Sie % ¢ entonces para cada & alcanzable desde & tal que O(€) = e existe
un tinico & tal que O(&') =¢ yeérs é.

La primera condicién es una propiedad de correccion de los sistemas etiqueta-
dos: los sistemas etiquetados no introducen transiciones nuevas, es decir, todas sus
transiciones son versiones entre términos etiquetados de transiciones que existen
entre términos sin etiquetar. La segunda es una condicién de completitud: existe
una unica version etiquetada de cada transicién original. Ademads, la unicidad
nos dice intuitivamente que no podemos recordar hechos distintos de un mismo
pasado.

Notese que, como deciamos en el capitulo anterior, la proposicién 7.4.5 nos
dice justamente que los sistemas MSPN son un etiquetado, segin la definicion
anterior, de los sistemas RUN sin basura.

Ejemplo 5 Consideremos la signatura (8,%) donde 8§ = {Nat}, ¥ ={1,2,3,4,5}
con aridad(i) = Nat y el conjunto de etiquetas L = {0, O0}. Los términos obtenidos
cuando etiquetamos todos los simbolos con etiquetas de £, no son més que los
elementos de {1,...,5} rodeados por O o por O. Consideremos también el sistema
de transiciones definido por el grafo de la figura 8.2. En este ejemplo sencillo, en el
que el grafo que define el sistema de transiciones es de hecho un arbol, un sistema
etiquetado consta de una o varias copias del sistema original, a lo sumo una copia
por cada manera distinta de etiquetar el simbolo inicial, como en los ejemplos de
la figura 8.3. Sin embargo, las distintas copias podrian solaparse para términos

no alcanzables, como sucede por ejemplo en los sistemas que se muestran en la
figura 8.4.

Es preciso tener en cuenta que en la definicién de sistemas etiquetados per-
mitimos la presencia de algunos nodos basura (bajo ciertas condiciones), que no
seran alcanzables desde el estado inicial. Permitimos la existencia de basura para
obtener una manera mas flexible de especificar sistemas etiquetados, sin necesi-
dad de conocer el conjunto de términos alcanzables. Por supuesto, en la practica
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/\/'\
AN

Figura 8.4: Mas sistemas etiquetados del Ejemplo 5

intentaremos definir los sistemas etiquetados con la menor cantidad posible de
nodos basura, para obtener un sistema tan simple como sea posible. Los nodos
basura son totalmente inutiles, pero al mismo tiempo son absolutamente inocuos,
salvo en lo que respecta al crecimiento del tamano del sistema.

Véase que en este ejemplo todos los sistemas etiquetados son de hecho isomor-
fos entre si y, a su vez, isomorfos al sistema original, segin la definicién 2.2.2: si
eliminamos todos los términos no alcanzables son iguales, salvo los nombres de
los estados. Esto es asi debido a que el grafo de transiciones es un arbol y, por
tanto, cada nodo determina un tnico camino desde el nodo inicial (el grafo de
transiciones y el arbol de alcanzabilidad son isomorfos).

Ejemplo 6 Veamos un nuevo ejemplo, que presenta sistemas etiquetados que no
resultan ser isomorfos entre si. Consideremos el sistema de transiciones definido
por el grafo a la izquierda de la figura 8.5, que no es un arbol. En particular,
podemos interpretarlo como un sistema en el que un agente puede encontrarse en
tres servidores distintos y moverse entre ellos siguiendo las flechas. Los sistemas
etiquetados correspondientes, dibujados a la derecha, pueden discriminar entre
las diferentes maneras en las que el agente puede alcanzar el servidor 3. Por
ejemplo, si consideramos que el servidor 2 es maligno y no queremos que nuestros
agentes pasen por 2, estamos interesados en la propiedad capturada por el sistema
etiquetado situado en el centro de la figura. En este sistema, la etiqueta O identifica
computos en los que el agente ha visitado el servidor 2, en contraposicién a la
etiqueta [J. Si sélo estuviésemos interesados en saber qué servidor se ha visitado
inmediatamente después de 1, deberiamos usar el sistema de transiciones a la
derecha de la figura.

Con estos sencillos sistemas se muestra que es precisamente la existencia
de nodos alcanzables etiquetados con distintas etiquetas lo que hace que éstas
sean utiles: basta examinar la etiqueta del estado alcanzable para obtener un
conocimiento (parcial) acerca de cémo ha sido alcanzado ese estado.
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ANERAN

2<————=3

Figura 8.5: Sistema de transiciones (izquierda) y sistemas etiquetados (derecha)
del ejemplo 6

8.2. Caracterizacién alternativa de los sistemas eti-
quetados

En esta seccién vamos a caracterizar a los sistemas etiquetados que hemos
definido en la seccién anterior como cocientes de su arbol de alcanzabilidad. Para
ser més exactos, los sistemas etiquetados son isomorfos (en el sentido de la defini-
cién 2.2.2) al arbol de computos, una vez que hemos identificado algunos de sus
nodos. Empezamos definiendo los arboles de cémputo.

Definicién 8.2.1 Dado un sistema de transiciones etiquetadas S = (E,V,—, eq)

y el conjunto de trazas de S, C, definimos el arbol de cémputos de S como el sis-
tema de transiciones S' = (C,V,—, eg), que se obtiene al considerar —C Cx V x €,
definida por la regla

eS¢ last(L)=e

L% (L% e

donde “last” es la funcion que devuelve el wltimo estado alcanzado en una traza.

El arbol de cémputos no es mas que el sistema de transiciones definido por el
arbol de alcanzabilidad del sistema original. Simplemente acumula en sus estados
la traza de estados que han sido visitados a lo largo del computo y las transiciones
entre ellos. Por tanto, los nodos contienen toda la informacién acerca de la historia
del proceso. A veces lo llamaremos sistema totalmente etiquetado.

Sin embargo, en general estamos interesados sélamente en un aspecto concreto
de dicha informacién. Usaremos relaciones de equivalencia entre computos para
identificar la informacién buscada.

Definicion 8.2.2 Diremos que una relacion de equivalencia ~ C € x € es mondtona
si satisface las siguientes condiciones:
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1. Si Ly ~ Ly entonces last(L1) = last(Lg)

2.8t L1,Ly € Cy L1 ~ Ly entonces para cada a € V y e € E tales que
last(L1) % e (y last(Ly) % e) se cumple que (L1 % €) ~ (Ly > ¢).

Por ejemplo, las relaciones ~ definida por Ly ~ | Ly < last(L1) = last(Ls),
y ~7, definida por L1 ~1 Ly < L1 = Lo, son ejemplos triviales de equivalencias
monotonas.

Usaremos las equivalencias mondtonas para caracterizar la informacion acerca
del pasado en la que estamos interesados. Por ejemplo, ~ | es la relacion que
olvida todo el pasado, mientras que ~7 es la que se acuerda de absolutamente
todo. A continuacién definimos el sistema de transiciones cociente generado por
una cualesquiera de estas equivalencias.

Definicién 8.2.3 Sea S = (E,V,—,eg) un sistema de transiciones etiquetadas y

~ C CxC una relacion de equivalencia mondtona. Definimos S~ = (C/~,V,—~, [eo]),
y lo llamamos sistema de transiciones cociente de S respecto de ~, como el sis-
tema de transiciones definido por la regla

LS
[L] = [L]

donde L, L' € C.

La segunda condicion en la definicion 8.2.2 garantiza que los sistemas de tran-
siciones cociente estén bien definidos, es decir, que sus transiciones no dependen
de los representantes de las clases de equivalencia elegidos. La primera condicién
afirma. que la relacion recuerda al menos el estado final alcanzado por el computo.

Para las equivalencias ~; ~— definidas antes, resulta que S~ y S™T son
isomorfos a S y S?, respectivamente.

Un sistema de transiciones cociente es una extensién conservadora del sistema
de transiciones del que proviene, en el sentido expresado por la siguiente proposi-
cién.

Proposicién 8.2.4 Si [Ly],[Ls] € C/. son dos clases de equivalencia tales que
[L1] V%o [Ls] entonces last(Ly) — last(Ls).

Demostracion. Supongamos que [L1] +. [Ls]. Por definicién de — .. existen
L} y L), tales que Ly ~ Ly, Ly ~ LY y L} +% L. También por definicién de —, se
cumple que last(L}) +% last(L}) y, como ~ es monétona y L; ~ L, se sigue que

last(L;) = last(L}), con lo que se concluye la tesis.
O

Veamos ahora mas de cerca la estructura del conjunto de sistemas de transi-
ciones cociente de un sistema de transiciones.
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Definicién 8.2.5 Dado un sistema de transiciones etiquetadas S, denotamos por

S al conjunto de sus sistemas cociente, es decir, S ={S~ |~ mondtona}. Defin-

. . A
1mos L y M como las operaciones sobre elementos de S tales que S™1 11 .S™2 =

AN * . ..
Sz g g1 82 = §~1U 2 donde R1U* Ry es el cierre transitivo de Ry U Ry.

Esas operaciones inducen en S un orden =, a saber S™ < §™2 & ~1Drvg.
Vemos entonces que cuanta mas informacion capture la relacién, mas arriba se
encuentra el correspondiente sistema cociente en la ordenacién de S. De hecho,
este orden le da a este conjunto estructura de reticulo, como se demuestra en la
siguiente proposicion.

Proposicién 8.2.6 (S,11,U) es un reticulo completo con S y St como elementos
mfimo y supremo, respectivamente.

Demostracion. (S,I1,U) es un reticulo, ya que tanto M como LI son operadores
idempotentes, conmutativos, asociativos y satisfacen la ley de absorcién. Para
probar que es completo tenemos que ver que todo subconjunto de S tiene supremo
e infimo. Sea {S™¢ | i € I} un subconjunto de S y tomemos ~n= Uic; ~i ¥
~ sup= ﬂie 7 ~i- Tanto ~;,r como ~,, son relaciones de equivalencia monétonas,
y S~inf y S~sup gon el infimo y el supremo de {S™ | i € I}, respectivamente.
Ademsds, si ~ es una relacién de equivalencia monétona entonces ~tC~Cn~ | y,
por tanto S~ < S~ < S~T. Para concluir, falta ver que S y S? son isomorfos a
S~L y S~7T, respectivamente. El segundo isomorfismo se establece trivialmente.
Veamos el primero. Consideremos la funcién h dada por h(e) = [e]., parae € E,
es decir, la funcién de paso al cociente restringida a trazas de longitud 0. Veamos
que h es una biyeccién que satisface las condiciones requeridas. En primer lugar, h
es una biyeccién ya que last([L]~ ) = last(L) es su funcién inversa. En particular
estd bien definida, por ser ~; monétona. Ademds, como [e = €', = [¢],,
se sigue que e 5 ¢ < h(e) > h(¢'), para cada e € Reach(S), como requiere la
definicion 2.2.2.

a

A continuacion, enunciamos y demostramos el resultado principal de esta sec-
ciom.

Proposicién 8.2.7 Sea S = (E,V,—,ey) un sistema de transiciones etiquetadas
yT = (E,V,—,é9) un etiquetado de S. Entonces T es isomorfo a un sistema de
transiciones cociente de S.

Demostracion. Sea T un etiquetado de S. Tenemos que encontrar una relacién
monotona ~, tal que T sea isomorfo a S™. Para ello definimos una funciéon
sobre trazas de S que verifique O(n(L)) = last(L). Entonces basta con tomar ~

como el ntcleo de m, es decir, L1 ~ Lo é w(L1) = 7(Ly). Para cada traza L
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a b c
€0 €1 €2 €3
T ™ ™ ™
\] \] \] Y
€o | €yt €2 | €3
a b c

Figura 8.6: Diagrama conmutativo inducido por un sistema etiquetado

definimos 7(L) por induccién sobre la longitud de L. El caso base es inmediato,
m(eg) = €, que satisface O(7(ep)) = eg = last(eg). Supongamos cierta la hipétesis
de induccién, es decir, que hemos definido (L) = € y queremos definir 7(L % ¢’).
Si e = last(L), como e 5 €' y estamos suponiendo que O(€) = e, sabemos que
existe un unico € que satisface la segunda condicién en la definicién de sistemas
etiquetados. Entonces basta tomar 7(L e ) = €, que también satisface que
O(&) = last(L % ¢’). La relacién asf definida es monétona y T es isomorfo a S™.
Para verlo basta considerar h([L]) = 7(L), que estd bien definida por la manera en
la que ~ se ha definido, es una biyeccién entre los estados alcanzables y satisface
las condiciones que requieren los isomorfismos de sistemas de transiciones.

|

La definicién de sistemas etiquetados induce un diagrama conmutativo para
cada traza, tal y como se puede ver en la figura 8.6. En el diagrama la funcién
estd definida sobre los cémputos que alcanzan cada e;. Veamos que el reciproco
del resultado anterior también es cierto.

Proposicién 8.2.8 Sea S = (E,V,—,ey) un sistema de transiciones etiquetadas
y ~ una relacion de equivalencia mondtona. Entonces S™ es isomorfo a un eti-
quetado de S.

Demostracion. Sea S = (E,V,—,ep) un sistema de transiciones etiquetadas
y ~ una equivalencia monoétona que relaciona trazas de S. Tenemos que definir
un etiquetado de S, S, que sea isomorfo a S~. En primer lugar, etiquetaremos
todos los términos del lenguaje, de manera que los términos etiquetados se pueden
ver como pares (e,I'), donde e € E. Tomamos como etiquetas los elementos del
conjunto C/. de clases de equivalencia definidas por la relacién ~. Tomamos +—
definida por

eSe last(L) =e

(e, [L]) = (¢, [L = €])

La relacién de transicién — estd bien definida por ser ~ mondtona y se ver-
ifica que S = (E x C/.,V,—, (eo,[eo])) es un etiquetado de S. Para acabar la
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Figura 8.7: Grafo de transiciones (izquierda) y drbol de alcanzabilidad (derecha)
del ejemplo 7

demostracién, falta comprobar que la funcién h([L]) = (last(L),[L]) define un
isomorfismo entre S y S, lo que es inmediato.

|

En el ejemplo 5 el reticulo generado por el sistema de transiciones es trivial, ya
que los elementos supremo e infimo son isomorfos, al igual que todos los posibles
etiquetados. Veamos un ejemplo algo més complejo.

Ejemplo 7 Consideremos el lenguaje D7w[HR02b], que definiremos formalmente
en la Seccion 8.4. Por el momento no serd necesario conocer los detalles formales
para entender este ejemplo. Consideremos el proceso ([+(go k.go £)], que crea
sencillos agentes en una localidad llamada ¢, cuya unica tarea consiste en migrar
a otra localidad k para después regresar a ¢, donde mueren. Usaremos el conjunto
de etiquetas L = {{J,0} para etiquetar el sistema de transiciones generado por ese
término. Para cada nimero natural n vamos a denotar por n al término k[go ¢] |
| k[go €] | €]x(go k.go £)], es decir, el término que representa un estado
del sistema en el que hay exactamente n agentes en . La figura 8.7 presenta a
la izquierda el grafo de transiciones y a la derecha el correspondiente arbol de
alcanzabilidad.

Los dos grafos que aparecen en la figura 8.8 definen sendos sistemas de transi-
ciones cociente. El de la izquierda determina la paridad del niimero de agentes que
han muerto, mientras que el de la derecha determina solamente si alguna vez ha
muerto algiin agente. Por tanto, en el segundo caso el estado @ se corresponde
con la traza 01...n, mientras que el estado identifica todas las trazas que
acaban en el estado n, excepto la traza Ol...n. En términos de la relacién de
equivalencia mondétona, ~ identifica todos los computos de la forma 01...n (la
rama de la derecha del drbol de alcanzabilidad) s6lo consigo mismos, mientras que
relaciona entre si todas las trazas que acaban en un mismo estado y no sean de la
forma 01...n, por ejemplo, 0101 y 0121.
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Figura 8.8: Dos sistemas cociente del ejemplo 7
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Figura 8.9: Sistemas cociente isomorfos del ejemplo 8

La proposicién 8.2.7 afirma que para cada etiquetado de un sistema de tran-
siciones existe un sistema cociente isomorfo a él. Sin embargo, dicho sistema co-
ciente no es necesariamente 1inico, debido esencialmente a que nuestra nocién de
isomorfia abstrae totalmente la identidad de los estados.

Ejemplo 8 En la figura 8.9, el grafo de la izquierda define un sencillo sistema
de transiciones, y los dos arboles son dos sistemas cociente distintos del anterior.
Los dos sistemas cociente son isomorfos pero intuitivamente capturan propiedades
distintas del sistema original: el de la izquierda identifica computos que empiezan
por 3, mientras que el de la derecha identifica trazas que empiezan por 2.

Para obtener la unicidad (véase el teorema 8.2.13) necesitaremos una version
refinada de isomorfismo entre sistemas de transiciones, de manera que también se
preservan algunas de las propiedades de los estados. Definiremos formalmente
estas propiedades mediante funciones que llevan a los estados de sistemas de
transiciones distintos a un dominio comun.

Definicién 8.2.9 Dados dos sistemas de transiciones S = (E,V,—,eq) y T =
(F,V,—, fo) y una funcion f: EUF — States que lleva a los estados de E y F
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a un conjunto comun States, decimos que una funcion h es un f-isomorfismo si
se cumplen las dos condiciones siguientes:

1. h es un isomorfismo entre sistemas de transiciones,
2. f(h(e)) = f(e), para todo e € Reach(S).

Escribiremos S ~; T' cuando exista un f-isomorfismo entre S y T

Queremos que nuestros isomorfismos preserven el estado alcanzado, tanto en
los sistemas etiquetados como en los cocientes. Para ello basta identificar nuestros
sistemas de transiciones médulo st-isomorfismos, donde st(€) = O(e) y st([L]~) =
last(L). Para ser més precisos, aunque abusando un poco de la notacién, cuando
estemos comparando sistemas cociente usaremos st : ¢/, UC/., — E, y cuando
comparemos un sistema etiquetado con un sistema cociente usaremos st : E]% U
€/~ — E. Necesitaremos los siguientes lemas.

Lema 8.2.10 Si [Lol~ +>~ [L1]~, [Lol~ ¥on [Lo]~ y last(Ly) = last(Ls), en-
tonces [L1|~ = [La]~.

Demostracion. Si [Lo|~ *%~ [L1]~ y [Lo]~ =~ [La)~ entonces existen L, Li,

L} y L} tales que L) ~ Lo ~ L{j, L; ~ L}, para i = 1,2, L) v> L} y L§ +% L}.

Como last(Ly) = last(La) y ~ es monétona, se sigue que existe un e tal que

I =LL % ey Ly = L +% e. De nuevo, como L ~ LY y ~ es monétona, se

cumple que L} ~ L. Por transitividad de ~, obtenemos que Ly ~ Lo, y por tanto
(L]~ = [Lo]~.

a

Lema 8.2.11 Si los sistemas cociente S~ y S™2 son st-isomorfos entonces ex-
iste un unico st-isomorfismo entre S~ y S~2, a saber la funcion h definida por
h([L]~y) = [L]~,-

Demostracion. Sea h un st-isomorfismo entre S~ y S~2. Veamos que h([L]~,) =
[L]~,, por induccién sobre la longitud de L. Si L = ey entonces h([eo]~,) = [€0]~s,
por ser h un isomorfismo y ser [eg]~, ¥ [eo]~, los estados iniciales de S~ y
S~2 respectivamente. Sea ahora I = L' -5 e. La hipé6tesis de induccién nos
dice que h([L']~,) = [L']~,. Como se tiene la transicién L' +% L, se cumple
que [I/]~, *%~, [L]~,. Como h es un isomorfismo, para i = 1 obtenemos que
h([L]~y) = [~y ¥omy W([L]~,). Sea L” € € tal que [L"]~, = h([L]~,). Como h
preserva estados, last(L") = st(h([L]~,)) = st([L]~,) = last(L). Ahora basta con
aplicar el lema anterior para concluir que h([L]~,) = [L"]~, = [L]~,-

Lema 8.2.12 57 5™ ~g S™2 entonces ~1=n~s.
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Demostracion. Como S~ =~y S72, existe un st-isomorfismo h como el del
lema anterior. Entonces L ~1 L' < [L]., = [L']~, & h([L]~,) = h([L']~,) &
[L]~, = [L']~, & L ~9 L', donde la segunda equivalencia se cumple por ser h
biyectiva.

a

Obsérvese que el ejemplo 8 no era un contraejemplo para el lema anterior,
ya que aunque S~ y S™2 eran isomorfos, no eran st-isomorfos. Enunciamos y
probamos ahora el teorema que perseguimos.

Teorema 8.2.13 Si T es un etiquetado de S entonces existe un unico sistema
cociente S~ tal que T =g S™.

Demostracion.

= Existencia: la equivalencia ~ y la funcién h, tal y como fueron definidas en
la demostracién de la proposicién 8.2.7, cumplia h([L].) = 7(L), con lo que
h define un isomorfismo entre 1"y S~. Ademds, h es un st-isomorfismo, ya
que st(h([L]~)) = st(w(L)) = last(L) = st([L]~).

s Unicidad: Supongamos que existen ~q y ~9 tales que S™ ~g4 T v 1T ~g
S™2. Por transitividad de =4 se sigue que S~ =4 S™2 y aplicando el
anterior lema se obtiene que S~ = 572,

8.3. Derivacién de lenguajes etiquetados

En esta seccion nos enfrentamos al problema de decidir si una semantica op-
eracional, definida como una relacién de reduccién sobre una sintaxis etiquetada,
es de hecho un etiquetado (y por tanto un cociente) de la seméntica original.

Las seméanticas etiquetadas estan parametrizadas por el conjunto de posibles
formas de inicializar las etiquetas, formalizadas por funciones tag: E — E, ya
que la funcién elegida sdlo depende de la aplicacién especifica en la que estemos
interesados. En particular, las funciones de etiquetado han de cumplir que O o
tag = Idg, pero no al revés. Tipicamente, estas funciones capturan en las etiquetas
la informacion estatica necesaria para formalizar la propiedad en la que estamos
interesados.

En general, una semaéntica sobre una sintaxis etiquetada es un etiquetado de
otra semantica operacional, con respecto a una funcién de etiquetado tag, si para
cada P el sistema de transiciones que genera tag(P) es un etiquetado del sistema
de transiciones generado por P.
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Definicién 8.3.1 Diremos que una relacion de reduccion R = (E,V,—) es un
etiquetado de R = (E,V,—) con respecto a la funcion de etiquetado inicial tag,
si para cada e € E el sistema de transiciones etiquetadas (E,V,—,tag(e)) es un
etiquetado de (E,V,—,e).

En lo que sigue consideraremos sélo un caso particular de la definicién ante-
rior, que serd suficiente para nosotros: aquél en el que la relacién de reducciones
estd definida estructuralmente. Supongamos que — queda definida por medio de
un conjunto de axiomas A; : P; %5 Q; para i =1,2,... y un conjunto de reglas
estructurales R; de la forma

P%Q
Ci(P) = Ci(Q)

con contextos C; = fi(t1,..,0,..,tn,), i = 1,2,..., donde las funciones f que
aparecen en los contextos no son simbolos distinguidos de la sintaxis. Si se cumplen
estas condiciones, estas reglas estructurales pueden verse directamente como reglas
para la sintaxis etiquetada. Asi, basta con sustituir cada axioma A; por el conjunto
de versiones suyas etiquetadas A; para cada manera de etiquetar los P;, para
obtener un etiquetado de R.

Proposicion 8.3.2 Consideremos R definida por medio de los axiomas A; y las
reglas R;, de la forma anterior. Consideremos también un conjunto de axiomas
A P& Q;, coni = 1,2,. .., tales que O(P,)) = P; y O(Q;) = Q;. Supongamos
que cada A; estd definido para todas las maneras posibles de etiquetar  P; y sea
R la relacion de reduccion definida por el conjunto de aziomas Ay, As,... y el
conjunto de reglas composicionales Ry, Ra, ... Entonces R es un etiquetado de R.

Demostracion. Dado Py, probamos la primera condiciéon de los sistemas eti-
quetados por induccién sobre las reglas que definen — y la segunda condicién por
induccion sobre las reglas que definen —:

1. Si P+% P’ entonces O(P) % O(P')

a) A;: P % Q,. Por hipétesis A, : O(P;) N (Q)).

b) Para una mejor legibilidad de la demostracién, supongamos que f es
un constructor unario, de modo que tenemos que R; : P = f(Q) N

f{(Q) = P' con Q +% Q. Por hipétesis de induccién tenemos que
0(Q) = 0O(Q'). Como el simbolo f’ no es un simbolo distinguido
de la sintaxis, O(P) = O(f4(Q)) = fi(O(Q_)), por lo que podemos

aplicar la regla R; para obtener que O(P) = f*(0(Q)) L FoQ)) =
O(f(Q")) = O(F").
“Para ser exactos, tendremos un axioma distinto Ai,pi = 24 Ql para cada P, tal que

O(P;) = P;, pero habitualmente todos ellos tendrdn una estructura homogénea, por lo que
usamos esta notacién méas concisa.
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2. Si P % P'y P € Reach(tag(Ry)) tales que O(P) = P entonces existe un
tinico P’ con O(P') = P' y P+% P':

a) A; @ B % Q,. Por hipétesis, para cada etiquetado P; de P; tenemos
una unica versién etiquetada del axioma, A;.

b) De nuevo, supongamos que P = f/(Q) % P’ = f{(Q') con Q % Q'
Dado P como lo tomamos antes, al no ser f* un sfmbolo distinguido,
se tiene que P = f1(Q), con O(Q) = Q. Con lo que podemos aplicar
la hipétesis de induccién: existe un tinico Q' tal que O(Q') = Q" y
Q% Q'. Pues bien, P’ = f(Q'), es el tinico término tal que O(P') = P’
y P+ P

a

Esta es la forma mas simple de derivar una semantica etiquetada a partir de
una semantica dada. Cuando la seméantica esta definida por medio de una congru-
encia estructural, de manera que ni en los axiomas ni en las reglas de su definicién
aparecen simbolos distinguidos de la sintaxis etiquetada, también se puede pro-
ceder de la misma manera. En este caso, tanto los axiomas como las reglas de la
congruencia pueden ser utilizados para definir una congruencia estructural entre
términos etiquetados. Para ello basta con anadir al conjunto anterior de reglas
dadas la regla de congruencia para obtener de nuevo una semantica etiquetada de
la original. Precisamente este es el caso que detallaremos en la siguiente seccién
a través del prometido ejemplo.

8.4. Lenguaje D7 etiquetado

En esta seccién vamos a ilustrar la metodologia propuesta, aplicaindosela al
lenguaje D7 [HR02b], una versién distribuida del célculo 7. De hecho, por sim-
plicidad, usaremos la versién del célculo presentada en [HMRO03]. En [HR02b] se
define un andlisis de tipos para la deteccién de sistemas en los que se pueden
producir violaciones de la politica de permisos de acceso a los recursos, que son
simplemente canales. Para probar la correccién del sistema de tipos, los autores
definen una semantica extendida sobre una sintaxis etiquetada, en la que se an-
ota a los agentes con los permisos que éstos acumulan a lo largo de la ejecucién
del sistema. Prueban después un resultado de seguridad (los sistemas tipables no
producen violaciones de permisos) y un teorema de reduccién del sujeto (los sis-
temas preservan su tipo a lo largo de la ejecucién), de manera que se concluye que
los sistemas con agentes etiquetados para los que se puede derivar un tipo nunca
producen violaciones en la politica de seguridad, con respecto a la semantica ex-
tendida. Sin embargo, no se formaliza ninguna conexién entre la semantica original
y la extendida, de modo que, en principio, la propiedad capturada por el sistema
de tipos es una propiedad sélo de la seméntica extendida, que no estd relacionada
de modo claro con la semantica original.
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Nombres Valores
e:=k localidad u, v:i:=bv valores basicos
| a canal | e nombre
| variable
Patrones | u@u nombres localizados
X, Y=z variable | @ tupla
| Xaz patrén localizado
| X tupla
Procesos Sistemas
P, Q::=stop terminacién M, N:=0 vacio
| P|@Q composicién | M| N composicién
| «P replicacién | (vge: E)N restriccién
| a?(X :T).P entrada | k[P] agente

| al{(v)P salida
| if u=wv then P

else @ condicional
| gowu.P movimiento
| (ve: E)P restriccién

Figura 8.10: Sintaxis del Dx

(S-EXTR) M| (vge: E)YN = (pe: E)(M | N) si e fn(M)
(S-GARB;q) (vke : E)stop stop
(S-GARBy) k[stop] = stop

Figura 8.11: Equivalencia estructural del lenguaje Dm

FEn esta seccién usamos la metodologia desarrollada anteriormente para pro-
porcionar la deseada relacién entre ambas seménticas, probando que el D eti-
quetado es un etiquetado segin nuestra definicién, y que, por tanto, se trata de
un cociente, de manera que las propiedades capturadas por el sistema de tipos lo
son también del sistema original. Ademds, nuestra aproximacion es general, en el
sentido de que podriamos hacer lo mismo para otras propiedades dependientes de
la historia.

En la figura 8.10 se define la sintaxis del lenguaje Dm. Ademés de las primitivas
habituales del célculo 7 (terminacién, composicién, replicacién, entrada, salida y
operador condicional [MPW92]), se introduce un nuevo tipo de término, k[P],
cuyo significado es que el proceso P se encuentra en la localidad k, y una primitiva
go para la movilidad. Los nombres que se crean, ademas de canales, pueden ser
localidades. Estos nombres son locales, de modo que si se quieren hacer referencias
globales habria que usar nombres localizados, como u@Qu.

En las figuras 8.11 y 8.12 se encuentra la definicién de la seméantica opera-
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(R-GO) l[go k.P]—k[P]

(R-COMM)  E[al(v)P] | k[a?(X : T).Q]—k[P] | kK[Q{X :=v}]

(R-EQq) E[if uw=u then P else Q]—k[P]

(R-EQ2) klif uw=wv then P else Q]—k[Q] si u#wv

(S-COPY) k[*P]—k[P] | k[+P]

(S-SPLIT) FIP | Q)—H[P] | K[Q]

(S-NEW) k[(ve : E)P]—(vxe : E)k[P] si ek
N — N’ N — N’ N=M M-—-M M=N

(R-STR) (ve)N — (ve)N' M |N — M | N’ N — N’

Figura 8.12: Semantica del lenguaje Dm

cional del lenguaje. La congruencia estructural = es la menor congruencia que
cumple los axiomas de la figura 8.11. La mayoria de las reglas en ambas figuras
son andlogas a las correspondientes del cdlculo w. Las unicas reglas especificas
de Dm son (R-GO) y (R-COMM). La primera de ellas nos indica que el proceso
que ejecuta una instruccién go se mueve de una localidad a otra, mientras que la
segunda establece que la comunicacién es local, es decir, restringiendo la comu-
nicacién de modo que sélo pueden comunicarse procesos que se encuentren en la
misma localidad.

El D7 etiquetado es una versién del lenguaje D7 en la que el operador [ |
se sustituye por [ Jr, donde I' recorre los entornos de tipo, es decir, funciones
parciales de identificadores de localidad a X, el conjunto de tipos localidad, cuya
definicién formal es irrelevante para nuestros propdsitos [HR02b]. Intuitivamente,
los tipos localidad asignan a los agentes permisos para acceder a los canales de
cada localidad. Por ejemplo, si un agente estd etiquetado por I' y T'(k) = K
entonces los permisos de dicho agente en la localidad k son los especificados por
K.

La semantica de D etiquetado la definen los axiomas y reglas de la figura 8.13,
donde T, {xe : E} denota la extensién de I' en k con el nuevo nombre e, al que
se le asigna tipo E. La regla més importante de la semdntica etiquetada es (R-
COMM), responsable de que los agentes puedan adquirir nuevos permisos a través
de la comunicacién con otros agentes.

Por tanto, el conjunto de etiquetas L es el conjunto de los entornos de tipo,
y el simbolo distinguido es [ ]. Basta con examinar las reglas que definen el
lenguaje etiquetado para ver que satisfacen las condiciones impuestas en la seccién
anterior. Efectivamente, tenemos una versién etiquetada de todos los axiomas,
para cualquier forma de etiquetar el término de la parte izquierda del axioma. El
resto de las reglas del lenguaje original pueden ser consideradas como reglas del
lenguaje etiquetado, ya que el simbolo [ | no aparece en ellas. Por tanto, como
corolario de la proposicién 8.3.2, tenemos el siguiente resultado.
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(R-GO) l[go k.Plr—k[P]r

(R-COMM)  Kfal(e) Pl | la?(X : T).Qla—k[Plr | HIQLX = v}]angu)

(R-EQq) E[if uw=u then P else Q]r—k[P]r

(R-EQ2) k[if w=wv then P else Qr—k[Q]r si u#wv

(S-COPY) k[*P]r—k[P]r | k[*P]r

(S-SPLIT) HIP | Qr—F[PIr | FIQIr

(S-NEW) k[(ve: E)P]r—(vke : E)K[Plr g ey st e #k
N — N’ N — N’ N=M M-—-M M=N

(R-STR) (ve)N — (ve)N' M |N — M |N' N — N’

Figura 8.13: Semantica del D7 etiquetado

Teorema 8.4.1 El D etiquetado es un etiquetado de Dmr.

Segun este resultado, y segun nuestra caracterizacién de los sistemas etique-
tados, el sistema de transiciones generado por cada término de D7 etiquetado es
isomorfo a un cociente del sistema de transiciones generado por el mismo término,
sin etiquetar. Por tanto, toda propiedad definida para el término D7 etiquetado
es también una propiedad del término sin etiquetar. En particular, todo conjunto
de términos etiquetados (por ejemplo, los términos erréneos que violan la politica
de permisos) define un conjunto de cémputos (los computos erréneos).

Este resultado es cierto independientemente de la funcién de etiquetado inicial
que se tome. Sin embargo, la eleccién de esta funcién es crucial para formalizar
de manera adecuada los errores de tiempo de ejecuciéon que tenemos en mente,
en este caso los errores de acceso a recursos. En [HR02b] se define tag solamente
para procesos del cédlculo original que pueden ser tipados, de manera que si M
no es tipable entonces tag(M) = (). Consecuentemente, no es posible describir los
errores de acceso a recursos producidos por sistemas sin tipo.

Para hacer independiente la definicién de error de acceso a recursos del sis-
tema de tipos (que no debe ser méds que un mecanismo estatico para prevenir la
aparicion de los errores definidos), proponemos una alternativa a la funcién de eti-
quetado inicial de [HR02b], definida para cualquier sistema, y no sélo para aquéllos
que tienen tipo. Para ello, anadimos a las etiquetas los nombres creados por los
agentes, que son exactamente los que éstos pueden usar inicialmente. Usaremos
funciones tagr(M), donde I' representa los permisos iniciales de M. Consideramos
el sistema definido por (va : A)(k[b/(a)] | k[b?(x : A).z!{c)]). Aunque el canal a
se crea en el ambito de los dos agentes, sdlo el agente de la izquierda conoce a.
De hecho, siempre se puede extender el ambito de los nombres por medio de la
extrusiéon. En particular, el sistema anterior y (va : A)k[bl{a)] | k[b?(z : A).z!{c)]
son equivalentes. Para lidiar con este hecho, restringimos el dominio de tagr(M)
al conjunto de nombres libres de M, es decir, siempre se cumplird el invariante
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dom(T") = fn(M). Denotaremos mediante I'y; a la restriccién I' |, a) y medi-
ante ® a la funcién parcial vacia (con dominio vacia) y rango L. A continuacién
definimos la funcién de etiquetado inicial.

Definicién 8.4.2 Definimos la funcién tag : M — M por medio de:
w tag(M) = tage(M) si M es un sistema cerrado (sin variables)

» tagr(0) =

| N) _tagFM( ) |tagFN(N)

(

tagr (M

tagr((vee : E)M) = (vee : E)tagr (,e.py (M) sie € fn(M)
(
(

tagr((vee : EYM) = (e : E)tagr(M) sie & fn(M)
tagr (C[P]) = ¢[P]r.

En [HRO2b] se definen los errores de ejecucién para los sistemas etiquetados,
escribiéndose M — err si M puede producir un error de ejecucion. Para eliminar
estos errores se define un sistema de tipos F para el lenguaje original y otro I
para los sistemas etiquetados. Pues bien, con nuestra funcién de etiquetado inicial
se cumple el siguiente resultado.

Lema 8.4.3 Si '+ M entonces I I tagr(M).

Demostracion. La demostracién es inmediata por induccién sobre las reglas
usadas para derivar I' = M (véase [HRO02b]):

1. T 0. Como tagr(0) =0y I' I 0, se sigue la tesis.

2. T' + k[P]. Entonces se cumple que I' k- P. Como I' <: T se sigue que
I I+ E[P].

3. My | My y I' v M,;. Por reforzamiento se cumple que I'p;, = M;,
por hipétesis de induccion, I'yy, I tangi(M,-) y ahora por debilitamiento,
I'I-tagr,, (M;). Como tagr (M | M2) = tagr,, (M) | tagr,,, (M2) se sigue
que T' IF tagr (M | My).

4. T'F (vge : EYM con I',{ye : E} = M. Por hipétesis de induccién se cumple
que ', {xe : E} IF tagp ,c.zy(M).
a) Sie € fn(M) entonces tag((vre : E)M) = (vpe : E)tagr g,e.py (M) y
podemos concluir que I' I tagr((vxe : E)M).

b) Sie ¢ fn(M), por reforzamiento también se cumple que I' I tagr g, . (
y como tag((vge : E)M) = (vge : E)tagr g, .z (M), se sigue la tesis.

M)?
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En [HRO2b] se demuestran un teorema de reduccién del sujeto y otro de se-
guridad del lenguaje etiquetado respecto del sistema de tipos. A partir de ellos se
concluyen los siguientes resultados de seguridad.

Teorema 8.4.4 Si '+ M ytagr(M) —* M’ entonces M’ + err.
Corolario 8.4.5 Si ®+ M y tag(M) —* M’ entonces M' / err.

Aunque este resultado también aparecia en [HR02b], alli no se hacia ningu-
na interpretacién suya en términos de la seméntica original del lenguaje. Ahora
podemos interpretar M - err como la imposibilidad de usar un recurso cuando
no se ha obtenido permiso para hacerlo a lo largo del computo, ya que ésta es
justamente la informacion capturada por las etiquetas.

Ejemplo 9 Consideremos el proceso
M = (vl :loc{a : res(T)})(vib : res(T))(vec : T)L[bY{c)]
Podemos etiquetar M, obteniendo
tag(M) = (vl : loc{a : res(T)})(vb : res(T))(vec : T)E[bYc)]r

con

I'={l:loc{la:res(T),c: T}k :loc{b:res(T)}}

Sin embargo, M no puede ser tipado y, de hecho, tag(M) — err, ya que intenta
usar el canal b en la localidad I, lo que no estd permitido segin I'. Evidentemente,
ya que el sistema de tipos no es completo, podria darse el caso de que M no
tuviera tipo, aunque tag(M) no produjera ningin error.

8.5. Aplicaciones de la estructura algebraica del reticu-
lo de sistemas cociente

En esta seccién describiremos brevemente como se puede aprovechar la es-
tructura algebraica del reticulo de sistemas cociente, en particular para combinar
distintos etiquetados del mismo sistema. Empezamos definiendo la mezcla de dos
etiquetados distintos en cierta sintaxis.

Definicién 8.5.1 Sean (8,%) una signatura heterogénea, E el dlgebra de S-térmi-
nos de 3, f1 y fo dos simbolos de ¥ y L1 y Lo dos conjuntos (noivacz'osz de
etiquetas. Definimos la mezcla de Eﬁll Yy Eff, y la denotamos por E]f“ll <) E]ff,

SO, Lo = . ey
como Efll}c; st f1 # fo 0 como ELlffLQ si fi = fo. Esta definicion se general-
iza facilmente para considerar varios simbolos distinguidos y varios conjuntos de
etiquetas.
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E*’1

L L
E o Ef;

=L =L

Efl1 X Ef22
EL2

Figura 8.14: Operadores O, O2 y @

Si O1 y O son las funciones que borran las etiquetas de Lo v L1, respecti-
vamente, dados &' € E]f“ll y el e E]ff tales que O(e') = O(2?) existe un tnico
ee E;“ll EBE?;?, que denotamos €' @2, tal que O1(€) = &' y Oy(€) = &2. Por tanto,
podemos definir el operador parcial @ del conjunto Eﬁll X Eﬁf a E;“ll $3) Eﬁf, tal
y como se muestra en la figura 8.5. Este operador toma un término etiquetado de
dos maneras distintas y combina esas etiquetas.

A continuacién usamos las notaciones definidas para combinar distintos eti-
quetados.

Definigién 8.5.2 Sea S = (E, ‘{, —, ep) un sistema de transiciones etiquetadas y
T = (Eﬁl,V,l—q,%l) yTo = (Ef;, V,+9,82) dos etiquetados de S. Definimos
la mezcla de Ty y Ty como Ty © Th :(Efll ® EL;, V,—, 8" ®&?), donde — se
define por medio de:

Proposiciéon 8.5.3 Si 11 y 15 son etiquetados del sistema de transiciones S,
entonces T1 ® Ty es un etiquetado de S.

Demostracion. Tenemos que comprobar que se cumplen las dos condiciones
para que un sistema de transiciones sobre la sintaxis etiquetada sea de hecho un
sistema etiquetado:

» Sier s 5 entonces O(e1) N O(e3): por definicién de —, O4(e7) vy O (e2).
T) es un etiquetado de S y, por tanto, O(O;(e1)) = O(O1(e3)), es decir
(véase el diagrama), O(e7) = O(e3).

» Sean e; — ey y € € Reach(Ty @ T>) tales que O(e1) = ey. Se cumple
el = et @er? con ey € Reach(T;) (i=1,2). Como Ty y Ty son etiquetados
de S 'y O(er’) = e existen un tinico ' y un tinico &2 tales que &1’ v et



180 CAPITULO 8. SISTEMAS ETIQUETADOS

Entonces basta tomar & = &' @ &2, que es el tnico término de Eﬁll S5, Eﬁf

tal que O(e3) = ea y €1 + &3.
O

Es mas, T @ 15 captura exactamente aquéllas propiedades capturadas tanto
por T como por 15, tal y como formaliza el siguiente teorema.

Teorema 8.5.4 Sean S = (E,V,—,ey) un sistema de transiciones etiquetadas y
T = (E]%ll, Vi1, e00) yTh = (Eﬁ;z, V,+9,852) dos etiquetados de S. Supongamos
que S~y §7™2 son los sistemas cociente st-isomorfos a1 y a Ts, respectivamente.
Entonces Ty & Ty es st-isomorfo a S~ L1 S™2.

Demostracién. Supongamos que h; es un st-isomorfismo entre S™i y T;, para
i=1,2, y tomemos h: C/. — E]%ll ® Ejf;z, definida como h([L]~) = h1([L]~,) &
hg([L]Nz), donde ~=~1 N ~o.

» /1 estd bien definida: si L ~ L' entonces L ~; L' para i = 1,2 por definicién
de ~. Como h; estd bien definida, h;([L]~,) = hi([L']~,) para i = 1,2, y
por tanto, h([L].) = h([L']~). Ademds, @ estd definido para hi([L]~,) ¥y
ha([L)-.,) poraue O(hi((L]-)) = st(hi([L]-,)) = st(L}~,) = last(L) para
i = 1,2,y por tanto, O(h1([L]~,)) = O(h2([L]~,)).

» 1 es inyectiva: h([L]~) = h([L']~) = hi([L]~,) & ho
ha([L']~,). Esto implica (por definicién de @) que
para ¢ = 1,2. Como h; y hg son inyectivas, [L]., =
por tanto, [L]. = [L']~.

([L]~y) = h([L]~,) ©

= h es sobreyectiva: sea€ € Reach(T1®Ty) y tomemos O;(€) = € € Reach(T;).
Como h; es sobreyectiva existe [L;]~, tal que h;([L;]~,) = €. De nuevo,
como € € Reach(T; ® Ty) existe L € € tal que Ly ~1 L ~g Ly. Entonces,
h([L]~) = ha([L]~,) @ ha([L]~,) = hi([La]~,) @ ho([Lo]~,) =8 @82 =E.

= A es un isomorfismo de sistemas de transiciones:

1. h([eo]~) = hi(leo]~,) @ ha([eo]~,) = 0" @ €2, ya que hy y ho son
isomorfismos.
2. [L)w S0 [Le & [L~, e, [L]~,

i P & hi([L]) S h((L]s) &
h([L]~) = h([L']).

» hpreservalos estados: st(h([L]~)) = st(h1([L]~,)®h2([L]~,)) = O(h1([L]~,)) =
st(hi([L]~,)) = st([L]~,) = last(L) = st([L]).
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Figura 8.15: Mezcla de sistemas etiquetados

Ejemplo 10 Recordemos el ejemplo 7 que vimos en la secciéon 8.2. Como todos
los simbolos de la sintaxis estdn etiquetados, todas las etiquetas en el sistema mez-
cla son pares (I', A) con I'; A € {J,0}. Para simplificar la notacién y mantener
los simbolos usados en las figuras, tomamos © = (0,0), O = (0,0) y ¢ = (0,0)
(no necesitaremos la etiqueta (J,0) ya que los términos etiquetados con ella no
son alcanzables). La mezcla de las dos propiedades, como muestra la figura 8.15,
nos dice si algun agente ha muerto y, en caso afirmativo, si tal cosa ha ocurri-
do un numero par de veces. El teorema 8.5.4 nos dice que el nuevo sistema de
transiciones captura la conjuncién de las dos propiedades, es decir, los términos
etiquetados con O identifican aquéllos computos en los que ningiin agente ha muer-
to; [ identifica aquéllos cémputos en los que un nimero impar de agentes han
muerto; y < identifica los computos en los que han muerto un ntmero par, pero
no nulo, de agentes. Sin embargo, al considerar la interseccién de los dos sistemas
de transiciones (es decir, la disyuncién de ambas propiedades) nos vamos al infimo
del reticulo.

Hemos elaborado los sistemas etiquetados en el marco muy general de los
sistemas de transiciones, de manera que puedan ser aplicados a una gran variedad
de modelos y propiedades. En este capitulo hemos ejemplificado su utilidad en el
caso del calculo 7 distribuido, pero en los capitulos siguientes veremos que también
resultan tutiles en el caso en que nosotros estamos aqui especialmente interesados,
esto es, sobre las redes de Petri.

Solamente hemos aplicado la estructura algebraica del conjunto de sistemas
cociente para un caso muy particular, aquél en el que queremos estudiar varias
propiedades simultdneamente. Seria interesante llevar a cabo un estudio mas en
profundidad de esa estructura, intentando explotarla para el estudio de la combi-
nacién de varias propiedades de una forma mas general, de modo que se incluya,
por ejemplo, la disyuncién de propiedades, lo que a primera vista parece ser bas-
tante mas complicado.
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Figura 8.16: Reticulo extendido de sistemas cociente

Ademads, hemos considerado equivalencias que recuerdan, al menos, el estado
alcanzado, de manera que siempre se obtienen sistemas etiquetados. Sin embargo,
podriamos relajar esta restriccién para obtener un superconjunto de la clase de
nuestros sistemas cociente (véase figura 8.16). En ese caso, el elemento minimal
representaria al sistema que se olvida de absolutamente todo, incluso del estado
alcanzado. Ademas, tendriamos sistemas de transiciones en el rombo inferior de
la figura 8.16, que recuerdan sélo algunas propiedades del estado alcanzado, y
sistemas de transiciones en los dos rombos de los lados, que recuerdan algunas
cosas del pasado, pero sélo parte de la informacién del presente. Esto podria ser
interesante cuando, por ejemplo, la sintaxis de un algebra de procesos estd defini-
da como el dlgebra de términos de una signatura, médulo una teoria ecuacional.
En ese caso, no nos basta con identificar computos que alcanzan términos idénti-
cos, sino que hemos de identificar también aquéllos que alcancen términos que
sean equivalentes en esa teoria. Por supuesto, serian necesarias condiciones adi-
cionales adecuadas que establecieran la correccién entre esa teoria y el sistema de
transiciones.



Capitulo 9

Verificacion de sistemas
abilertos

En capitulos anteriores hemos estudiado el poder expresivo de las redes de
Petri méviles, tanto en su versiéon con identificadores abstractos, como aquella
que usa identificadores naturales, o la que incorpora replicacién. En particular
hemos probado la decidibilidad del recubrimiento en todos los casos (excepto
para la versién que combina creacién de nombres y replicacién), lo que puede us-
arse para especificar propiedades de seguridad de nuestros sistemas. Sin embargo,
estos resultados se obtienen considerando a los sistemas como sistemas cerrados,
de manera que, en particular, si el sistema estd esperando a sincronizar con el
ambiente, entonces estd bloqueado. Cuando se disena un sistema como abierto,
para que sea usado en un entorno arbitrario (como es claramente el caso de los
sistemas ubicuos), es deseable contar con una semdntica alternativa que tome en
consideracion la existencia de dicho entorno.

Existen modelos relacionados de naturaleza modular, como nuestros sistemas
MSPN. Hay varios trabajos [BCEHO05, Kin97, SVW01] para modelar el compor-
tamiento de sistemas abiertos en el contexto de las redes de Petri, pero en ellos
los autores centran su interés en la modularidad de los sistemas, buscando com-
ponentes abiertos reutilizables. En general, la seméntica composicional garantiza
que podemos reemplazar cualquier componente de un sistema por cualquier otra
que tenga la misma semadantica, sin alterar la semdantica del sistema completo.
Ademids, en estos modelos la nocién de composiciéon de componentes es completa-
mente estdtica, en el sentido de que la manera en que las distintas componentes
cooperan estd fija, lo que implica una arquitectura estatica, asi como el hecho
de que las interfaces que usan las componentes para componerse no pueden ser
reutilizadas de manera dindmica por otros usuarios, como seria deseable en los
sistemas ubicuos.

Nosotros seguimos una aproximaciéon orientada a la seguridad, la de probar
que cierta propiedad se cumple para un sistema, cualquiera que sea su entorno.
De esta manera obtenemos propiedades de seguridad incluso en presencia de com-
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ponentes malignos. Por lo tanto, aunque estamos considerando sistemas basados
en componentes, y estamos definiendo una semantica abierta para considerar al
entorno desconocido, las seméanticas composicionales existentes para sistemas de
redes basados en componentes no son adecuadas para nosotros. Esto es asi porque
al probar alguna propiedad de seguridad de un sistema tenemos que considerar de
manera global todas las interacciones entre las componentes. Por ejemplo, mien-
tras que no consideremos a un usuario como parte del sistema no podra ser distin-
guido de un usuario malicioso, y por tanto no podemos hacer ninguna suposicién
acerca de su comportamiento esperado.

En este capitulo definimos la seméntica mencionada, que llamamos semdnti-
ca abierta, que define el comportamiento de un sistema como la unién de los
comportamientos que este tendria en presencia de cualquier entorno posible. Es-
ta definicién es ciertamente inmanejable de manera directa, debido a su carédcter
infinitario, por lo que hemos desarrollado una seméntica simbdlica, que represen-
ta al entorno de manera abstracta, obteniendo asi una representacién finitaria.
Hemos demostrado que la semantica simbdlica es correcta y completa respecto a
la seméntica abierta.

9.1. Ejemplo: control de acceso a recursos

FEn esta seccion presentamos una variacion del ejemplo 2 visto en el capitulo 4,
que describe la venta de billetes y el control de acceso posterior a un teatro.
El sistema lo componen tres participantes: la ventanilla de billetes, el teatro y
un agente que actualiza la base de datos del teatro con los billetes vendidos. La
ventanilla y el agente aparecen en la figura 9.1, que representa a la localidad
k, mientras que el teatro aparece en la figura 9.2, que representa la localidad
llamada [. La ventanilla simplemente genera billetes nuevos y los vende, de modo
que estén listos para que el agente actualize con ellos en el teatro. El agente
(formado por dos componentes conexas, dentro de la linea de puntos) se mueve
alternativamente entre las localidades donde se encuentran la ventanilla y el teatro,
k y I, respectivamente. Cuando estd en la misma localidad que la ventanilla,
estd dispuesto a recibir nuevos billetes validos, y cuando se encuentra en la misma
localidad que el teatro estd dispuesto a comunicarle que dichos billetes son validos.
La ventanilla y el agente se comunican usando la clave privada compartida K7,
mientras que el agente y el teatro usan para comunicarse entre ellos la clave Ko.
Esto se formaliza suponiendo que la variable ¢ que etiqueta los arcos unidos a los
lugares que las contienen es una variable de autenticacién, es decir, ¢ € Var sy,
de manera que cada vez que aparezca en una de las partes de un par de transiciones
de sincronizacion compatibles, también ha de aparecer en la otra.

El teatro guarda los billetes vendidos en el lugar DB, que son justamente los
que los clientes pueden exhibir para entrar al teatro. Pueden acceder al teatro
por dos puertas: una puerta normal, doorl, y otra entrada para personas que
vayan acompanadas por un nino, door2. Cualquier persona que entre por esta
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Figura 9.1: Ventanilla de billetes y agente

stalls 4
list1 O

Figura 9.2: Teatro

segunda puerta puede usar un tunico asiento para él y el nifo. Todo el mundo
accede después de entrar al mismo espacio, donde les espera un ujier (o donde
han de esperar la llegada de un ujier) que les acompanard hasta su asiento.
Queremos evitar la situaciéon no deseada en la cual dos clientes que entraron
por la puerta normal quieren sentarse en el mismo asiento, o més de dos clientes,
contando a un nifio si es que entraron por la otra puerta. Esta propiedad se puede
expresar en términos de recubrimiento. Supongamos que un cliente tiene un billete
1y accede por la puerta normal. En tal caso, el nombre 7 se anotara en la lista
normal, list], de manera que la propiedad anterior se viola para ese cliente siempre
que sea alcanzable algin marcaje en el que 7 aparezca tanto en la lista como al
menos dos veces en el patio de butacas, es decir, en el lugar stalls. Andlogamente,
cualquier cliente que entre por la otra puerta esperara que no se pueda superar
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ningiin marcaje en el que su billete aparece en list2 y mas de dos veces en stalls.

Otra propiedad que el personal del teatro puede estar interesado en comprobar
es que nunca dos clientes que vayan a asientos distintos estén al mismo tiempo
en la entrada, ya que en este ejemplo sencillo sdlo se dispone de un ujier. En
términos de recubrimiento, esto ocurriria si se puede cubrir el marcaje en el que
tanto 1 como 7’ (identificadores distintos) aparecen al mismo tiempo en lounge.
Téngase en cuenta que, con estos requerimientos, un marcaje con el mismo ticket
dos veces en el vestibulo seria legal, aunque esta situacién no se puede llegar a
dar en nuestro ejemplo.

Por supuesto, el sistema aislado es trivialmente seguro, ya que en ausencia de
clientes no se puede dar ninguna de las situaciones descritas. De hecho, sin clientes
el sistema esta bloqueado después de que la ventanilla genera el primer billete,
que no se llega a vender, excepto por el hecho de que el agente podria saltar al-
ternativamente entre las localidades [ y k. Por tanto, para estudiar la seguridad
del sistema, deberiamos considerar a los clientes como parte del entorno, de man-
era que puedan ser desde padres honestos hasta reventas sin escripulos [Sch05].
Todo lo que debemos asumir de los clientes es que no conocen Ki ni K, las
claves secretas que las distintas componentes del sistema usan para comunicarse.
Sin embargo, pueden (y deben) conocer las localidades donde se encuentran la
ventanilla y el teatro.

9.2. Sistemas abiertos

Estamos interesados en verificar propiedades de nuestros sistemas cuando estos
se encuentran en un entorno desconocido, no fiable y posiblemente malicioso.
Hasta ahora, sélo hemos tratado con sistemas cerrados. Por tanto, necesitamos
un modo de mezclar un sistema con otro, que puede ser considerado su entorno.
En nuestra aproximacién, mezclar es simplemente poner en paralelo. Dada la
naturaleza modular de nuestros sistemas, la composicién paralela de dos sistemas
MSPN se define de manera inmediata.

Definicién 9.2.1 Sean N1 y Ny dos sistemas MSPN. Si Ny y No tienen conjuntos
de lugares y transiciones disjuntos entonces su union N1 U Ny también es un

sistema MSPN, que llamaremos composicion paralela de N1 y Ny y denotaremos
por Ny | Na.

Como consecuencia de la definicién anterior, los marcajes de N1, No y N7 | Ny
estdn relacionados de la siguiente manera: Si (M;, loc;) es un marcaje de N; para
i € {1,2}, entonces (M; + My, locy + locs) es un marcaje de Ny | Na. Recipro-
camente, si (M, loc) es un marcaje de Ny | Ng, entonces (M|p, ,loc|y;) es un
marcaje de N;, para i € {1,2}. '

A continuacién introducimos una notaciéon auxiliar para denotar al conjunto
de tokens localidad e identificadores que aparecen en una red marcada.



9.2. SISTEMAS ABIERTOS 187

Definicién 9.2.2 Sea N un sistema MSPN y (M, loc) un marcaje de N. Defini-
mos locs(N(M, loc)) como el conjunto de localidades que aparecen en (M, loc), es
decir, locs(N(M,loc)) = {k € L | Ip € Pr,k € M(p)} Uloc(N). Andlogamente,
definimos Ids(N(M,loc)) = {a € Id | 3p € Prg,a € M(p)}.

La unién de estos dos conjuntos es lo que denotamos como S(N(M, loc)), S(N)
o S(M,loc), cuando no exista confusién. En la siguiente definicién introducimos
nuestra nocién de entorno.

Definicién 9.2.3 Sea N un sistema MSPN marcado con (Mg, locy) y® C L U Id.
Llamamos (®,N)-entorno a cualquier sistema MSPN P, inicialmente marcado con
(M, loc), que sea disjunto con N y verifique S(N(My, locy)) N S(P(M, loc)) C P.
Denotamos por Env(®,N) al conjunto de (®,N)-entornos.

En breve, usaremos estos entornos para definir la semaéntica alternativa de
sistemas MSPN que nos permitird tratar con sistemas abiertos. Intuitivamente,
las trazas abiertas de un sistema relativas a ® son aquéllas trazas de la semantica
original producidas por el sistema cuando funciona en paralelo con algin entorno
cuyo conocimiento inicial acerca del sistema esté contenido en ®. Veamos primero
algunas definiciones auxiliares.

Definicién 9.2.4 Sea tr una traza de un sistema MSPN N | P. Definimos la
proyeccion de tr sobre N, que denotamos por tr|y, por induccion sobre la longitud
de tr, de la siguiente manera:

w (M, loc)|n = (M]n, loc|y).

w trju(o))(M,loc)|n = tr|x siu € Tp U Tp X Top.

tr[u(o))(M, loc)|n = tr|x[u(o)|n) (M|, loc|x) st u ¢ Tp U Tp x Typ.

w u(o)|n=u(o) siueTnUTyxTy.

(t,t/)(O')’N = t(O”N) sitelny t' e Tp.

(t,)(0)|x = t'(o|n) sit' € Tx yt € Ty.

Definicién 9.2.5 Sea N un sistema MSPN marcado y ® C LU Id. Diremos que
UNG SeCUencia

tr = (M, loco)[u1 (o1))E (M, locy) . .. (My_1, locn_1)[tn(00))E (M, locy,)

es una traza ®-abierta de N si existe un entorno P € Env(®,N) y tr' € [N | P]
tales que tr = tr'|n. Denotaremos mediante [N]® al conjunto de trazas ®-abiertas
de N.
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Comentemos algunos de los conceptos que aparecen en las definiciones ante-
riores. El conjunto [N]® contiene la proyeccién sobre N de todas las trazas que
genera N en presencia de cualquier entorno, siempre y cuando el conocimiento ini-
cial que este entorno tiene sobre el sistema sea un subconjunto de ®. Este hecho
estd formalizado por la condicién S(P) N S(N) C & impuesta sobre los (®,N)-
entornos, de modo que cualquier token identificador o localidad que aparezca en
P que también aparezca en N ha de ser uno de los que se encuentran en .

Tal y como la hemos definido, la composicién N | P es un sistema MSPN,
con su semantica de trazas. Sin embargo, no estamos interesados en el compor-
tamiento de los entornos, sino sélo en el comportamiento de N. Por ello, tomamos
las proyecciones de dichas trazas sobre N, es decir, eliminamos las transiciones
auténomas disparadas por el entorno y cualquier informacién de P que aparezca
en los marcajes y en las transiciones que sincronizan con el entorno. Por esto
tiltimo, es posible encontrar pasos como (M, loc)[t(a))(M’,loc") con A(t) € Sync
formando parte de una traza abierta, lo que quiere decir que N ha sincronizado
con su entorno.

Definicién 9.2.6 Sea N un sistema MSPN marcado. Diremos que P € Env(®,N)
es no olvidadizo, relativo a una traza ®-abierta tr, si:

» S(P)=9,
» pre(t) C post(t) para toda transicion t € Tp, y

w pre(t) C post(t') para cualquier paso en tr etiquetado por (t,t') o (t',t), con
teyyt €Ty

Un entorno es no olvidadizo cuando su marcaje inicial contiene toda la infor-
macién del sistema que puede tener, nunca pierde dicha informacion y aprovecha
todas las comunicaciones con el sistema para recibir toda la informacién que este
le proporciona.

Hemos definido los entornos no olvidadizos porque cumplen la siguiente propiedad:
contienen en cada paso del computo todos los tokens coloreados del sistema que
pueden tener, a saber los que podian conocer en el estado inicial y aquéllos que el
sistema les proporciona segun la traza considerada. Esta propiedad sera de gran
importancia en secciones sucesivas.

Proposicion 9.2.7 Sea N un sistema MSPN marcado, ® C L U Id,
tr = Mo[u1(01)>¢3\/(1 e Mm_l[um(dm»cbj\/[m

una traza ®-abierta generada por un entorno P € Env(®,N) relativo a tr y tr' €

[N | P] tal que My, = (M + Mo)|n donde My es un marcaje de P. Entonces, si
m

P es no olvidadizo se cumple que ®U  |J  o;(Var(u;)) € S(Msp).

1
A(u;)€Sync
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Demostracion. Por la segunda condicién de entorno no olvidadizo se tiene que
el soporte del marcaje del entorno sélo puede crecer a lo largo del computo. Por
la primera condicién el marcaje inicial del entorno contiene a todo ® y por la
observacion anterior también lo contiene el marcaje Msp. Por iltimo, la dltima
condicion de entornos no olvidadizos nos dice que si se dispara una transicion
(t,')(0) donde t es del sistema y ' del entorno (o viceversa), pasando el entorno de
ML, a M2, entonces S(Mgp) D S(M3Z) = S(ML) Ua(post(t')) 2 S(ML)Ua(pre(t)).
Ademsds, por definiciéon de compatibilidad de transiciones se cumple que si z €
post(t) \ pre(t) entonces = € pre(t'), y por tanto o( Var(t)) C S(M3%) C S(Msyp).

a

A continuacion veremos que en la definicién 9.2.5 podemos imponer la condi-
cion de que el entorno P sea no olvidadizo, sin por ello cambiar el conjunto de
trazas P-abiertas definidas, de modo que siempre que lo necesitemos podremos
suponer que los entornos son no olvidadizos.

Proposicion 9.2.8 Sitr es una traza ®-abierta entonces existen P € Env(®,N)
no olvidadizo y tr’' € [P | N] tal que tr = tr'|.

Demostracion. Por definicién de traza ®-abierta existen P’ € Env(®,N) y
tr’ € [P | N] tales que tr = tr'|n. Modificamos P, obteniendo P no olvidadizo
anadiendo un lugar ¢ marcado inicialmente con ®, con lo que automéaticamente se
cumple el primer punto de la condicién de no olvidadizos. Ademés, para todo t €
Ty anadimos arcos F(t,c) = x para todo = € pre(t) \ post(t), con lo que tenemos
también la segunda condicién, y para todo paso (¢,t") o (', t) en tr’ con t transicién
de N y ¢’ de P anadimos F(t',¢) = x para todo = € pre(t) \ post(t’), con lo que
concluimos que P es no olvidadizo. Ademas, los marcajes de P contienen a los de
P’ por lo que, por monotonia, en P se pueden disparar las mismas transiciones
que en P’ y la tesis se sigue.

a

Aunque el sistema del ejemplo en la seccién 9.1 estd practicamente bloqueado
segin la semdantica original, esto no es asi si consideramos su seméantica abierta.
Como dijimos antes, podemos asumir que todo lo que el entorno puede conocer
del sistema en su estado inicial es k y [, las localidades donde se encuentran las
componentes. Por tanto, estamos interesados en estudiar su comportamiento como
sistema {k, [}-abierto, es decir, sus trazas {k,[}-abiertas. Por ejemplo, podriamos
considerar al cliente de la figura 9.3, que es un ({k, 1}, N)-entorno. Es preciso tener
en cuenta que aunque este cliente se encuentra inicialmente en una localidad &/,
distinta de las localidades k y [, esto no contradice la condicién sobre los ({k, 1}, N)-
entornos, simplemente porque N no conoce esta localidad.

Una vez que hemos introducido esta nueva semantica, podemos usarla como
base para el estudio del comportamiento de nuestros sistemas en el nuevo marco.
Por ejemplo, podemos comenzar definiendo las nociones andlogas de alcanzabili-
dad y recubrimiento.
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Figura 9.3: Posible ({k,},N)-entorno para el ejemplo de la seccién 9.1

Definicién 9.2.9 El problema de la ®-alcanzabilidad consiste en decidir, dados
dos marcajes de un sistema MSPN N, (Mo, loco) y (M, loc), si (M, loc) es alcanz-
able desde (My, locy) por medio de una traza en [N(My, loco)]®. Andlogamente, el
problema del ®-recubrimiento consiste en decidir, dado (My, locy) y (M, loc), si ex-
iste un marcaje alcanzable desde (Mg, locg) por medio de una traza [N(My, loc)]®
que cubre a (M, loc).

Aplicando estas nociones extendidas podemos estudiar propiedades intere-
santes de los sistemas abiertos. En particular, las propiedades de seguridad discu-
tidas en el ejemplo de la seccién 9.1 se pueden especificar por medio de problemas
de {k, }-recubrimiento.

9.3. Una clasificacién informal de algunas propiedades
de seguridad

La semaéntica abierta definida en la seccién anterior divide al mundo computa-
cional en dos partes: por un lado esta el sistema, constituido por una coleccién
conocida de componentes MSPN; por otro lado estd el entorno del sistema, del
cual lo tnico que conocemos es el conjunto de nombres del sistema que puede
usar.

Esta separacién entre sistema y resto del mundo plantea la pregunta de qué com-
ponentes deberian ser consideradas como parte del sistema en cuestiéon, a la hora
de especificar y verificar propiedades concretas de seguridad. La respuesta es-
tablece una clasificacion informal de las propiedades de seguridad, en base a
qué componentes se consideran parte del sistema y cudles parte del entorno. Con-
sideremos el caso en el que un proveedor de servicios ofrece un servicio a clientes.
El tipo de propiedades de seguridad que podemos estudiar depende de qué clientes
consideramos como parte del sistema.

= Ningun cliente: suponemos que el sistema estd compuesto tinicamente por el
proveedor del servicio, de manera que los potenciales usuarios son descono-
cidos y, por tanto, atacantes potenciales. En tal caso, s6lo podemos hacer
referencia a propiedades relativas al proveedor del servicio, como pueden ser
la disponibilidad o la confidencialidad de sus claves secretas, pero, obvia-
mente, ésta sélo se puede garantizar si estamos seguros de que esas claves
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nunca se transmiten a ningin usuario, ya que no hay manera de distinguir
entre usuarios honestos y deshonestos.

= Un cliente honesto: en este caso el sistema lo constituyen el proveedor de
servicios y un cliente honesto. Cualquier propiedad acerca del proveedor
de servicios atin se cumple, ya que el cliente considerado como parte del
sistema era antes considerado como parte del entorno. Sin embargo, ahora
podemos estudiar ademas propiedades concretas de ese cliente en particular.
Por ejemplo, podriamos probar que siempre recibe el servicio de manera
satisfactoria, una vez autenticado adecuadamente por el proveedor.

» Todos los clientes honestos: finalmente, podemos considerar como parte del
sistema a todos los posibles clientes honestos (o a un conjunto finito de ellos).
De nuevo, las propiedades que probadbamos antes se preservan. Ademas, aho-
ra podemos hablar de propiedades globales, que afectan a todos los clientes,
como por ejemplo el orden en el que reciben los servicios.

Podriamos pensar que también seria interesante considerar como parte del
entorno a clientes deshonestos, pero esto de hecho no es necesario, ya que cualquier
cliente de ese tipo puede aparecer como parte del entorno arbitrario.

La clasificaciéon anterior establece un ten con ten entre la calidad de las
propiedades capturadas y su generalidad. Es decir, cuantas mas componentes
consideremos como parte del sistema

= menos generales son las propiedades, en el sentido de que se referirdn a
todas las posibles componentes del sistema (respecto de cualquier entorno
maligno);

= mds precisas son esas propiedades, ya que pueden hacer referencia al com-
portamiento especifico de esas componentes, cosa que no se podria hacer si
se considerasen parte del entorno.

Merece la pena tener en cuenta que nuestra aproximacion es similar a la segui-
da en [FGO1, FGMO04] para las &lgebras de procesos Security Process Algebra
(SPA) y CryptoSPA, una versién criptogréfica de SPA. En estos trabajos, al igual
que en nuestro caso, el sistema observado (en el sentido de la bisimulacién) es at-
acado explicitamente por todos los posibles atacantes, al contrario que en [AG97],
donde el observador (en el sentido de testeo may) juega también el papel de ata-
cante.

Sin embargo, nuestra clasificacién de propiedades de seguridad se establece en
términos del conjunto de componentes que tenemos que considerar para estudiar
cada propiedad, en contraposicién a [FG01, FGM04], donde ésta se establece en
términos de lo restrictivo de los requerimientos que aparecen en las definiciones
correspondientes.

Veamos en qué se traducen los comentarios anteriores en el caso del ejemp-
lo de la seccién 9.1 de este capitulo. Consideremos primero que el sistema sélo
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Figura 9.4: Posible cliente

estd compuesto por el proveedor de servicios, o sea, por las componentes descritas
anteriormente. En este caso, no podemos suponer nada acerca de los clientes
(honestos o deshonestos) y, por tanto, las propiedades que pueden ser capturadas
hablan tinicamente del proveedor de servicios, aunque en presencia de cualquier
usuario. Por ejemplo, se podria comprobar que cualquiera de los tickets que los
usuarios ensenan para acceder al teatro es de hecho uno de los tickets vendidos
en ventanilla (integridad). Esta propiedad se puede especificar en términos de
recubrimiento.

Sin embargo, es posible que clientes que hayan comprado un ticket copien su
entrada y se la vendan fraudulentamente a otros clientes. En este caso el teatro
aun puede evitar la desagradable situacién en la que dos clientes quieren sentarse
en el mismo asiento, si entraron por la puerta normal, o méas de dos si es que
entraron por la otra puerta. Esto se consigue permitiendo la entrada solamente
al primer cliente que exhiba una de las copias del ticket [Sch05]. El hecho de
que el sistema implemente de verdad esta restriccién (control de acceso) se puede
enunciar como una instancia del problema de a-recubrimiento.

Anadamos ahora al sistema un cliente honesto, como el que aparece en la
figura 9.4. Tras ello podriamos estudiar propiedades que afectan a este cliente en
particular, ya que podemos usar la informacién que nos da su comportamiento
concreto. Por ejemplo, podriamos estudiar si siempre le es posible ver el especticu-
lo después de pasar por ventanilla (disponibilidad), propiedad que se puede for-
malizar como una propiedad home space [Joh88]. De nuevo, queremos garantizar
que esa propiedad se cumple en presencia de cualquier otro cliente, incluso de
reventas sin escrupulos.

Finalmente, podemos considerar como parte del sistema varios clientes hon-
estos. Por ejemplo, podriamos tener en el sistema grupos de clientes, de manera
que exactamente un miembro de cada grupo estuviese a cargo de comprar los tick-
ets, para después ofrecérselos al resto de los miembros del grupo. En este supuesto
podriamos especificar por medio de una propiedad de recubrimiento (més exac-
tamente, como combinacién de problemas de recubrimiento) que a lo sumo un
miembro de cada grupo puede entrar en el teatro o, en términos de home space,
que al menos un cliente de cada grupo puede entrar en el teatro.
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9.4. Semantica simbdlica de sistemas MSPN

Para conseguir que la seméntica abierta de sistemas MSPN que hemos definido
en el apartado anterior sea manejable, necesitamos eliminar de la definicién de
trazas abiertas el cuantificador existencial que cuantifica a los entornos. Para
ello, vamos a desarrollar a continuacion una seméantica simbdlica de los sistemas
MSPN, que tiene en cuenta de manera abstracta cualquier entorno posible. La
idea principal para desarrollar dicha seméantica es la de permitir que se disparen
las transiciones de sincronizacion, incluso cuando no estd disponible la parte que
ha de sincronizar con el sistema, y siempre que dicha sincronizacién sea legal segin
® (lo que intuitivamente querra decir que podria ser parte del entorno). Por tanto,
® jugard el papel del conocimiento acerca del sistema que ha adquirido el entorno
a lo largo de su historia. Como este conocimiento puede cambiar debido a la
interacciéon entre ambos, tenemos que considerarlo como parte de los marcajes.
Por tanto, anadimos a los marcajes de un sistema MSPN una tercera componente,
de modo que si M = (M, loc) escribiremos M® para referirnos a (M, loc, ®).
Llamaremos marcajes simbdlicos a esas ternas.

Mediante la expresiéon “conocimiento acerca del sistema’ nos referimos a la
parte del conjunto de tokens que posee el sistema y que el entorno conoce. Este
conocimiento puede venir de dos fuentes: el sistema puede comunicarle al entorno
tokens que el entorno atin no conocia; dualmente, el entorno puede darle al sistema
tokens que este no conocia previamente. Estos ultimos tokens pasan a formar parte
del sistema y, obviamente, son conocidos por el entorno.

Para diferenciar entre ambas fuentes de conocimiento dividimos cada ® en
Poul v @™ de manera que ® = (P°%, ®). En lo sucesivo escribiremos ®* para
denotar a la unién (disjunta) de ®°% y i,

La definicién de la seméntica simbdlica se basa en la nocién de disparo simbdli-
co de una transicion de un sistema MSPN. Hasta ahora no necesitdbamos mod-
os para las transiciones de sincronizacién, ya que éstas nunca se disparaban de
manera aislada, sino en pares. Ahora si necesitaremos modos de transiciones de
sincronizacion, que se definen como cabe esperar.

Definicion 9.4.1 Sea 8§ un sistema MSPN yt € T tal que A\(t) € Sync. Un modo
simbdlico de t es una funcion o : Var(t) — Tokens tal que o(x) € T < x € Vary
para T € {o L Id}.

En este punto es preciso tener en cuenta que las transiciones de sincronizacion
no estaban sintacticamente restringidas como lo estaban las transiciones auténo-
mas, en cuanto al conjunto de variables en sus arcos adyacentes. Por tanto, podia
darse el caso de que una variable x estuviese en un arco saliente de la transi-
cién, pero no estuviese en ningun arco entrante, es decir, x € post(t) \ pre(t). En
este caso, los modos simbdlicos de una transiciéon pueden asignarle a esa variable
cualquier valor del color correspondiente. A continuacién definimos los disparos
simbdlicos de transiciones.
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Definicién 9.4.2 Sea 8§ = (N, My) un sistema MSPN, ® = (&, ®°ut) C C Tokens x
C Tokens con ®™ N ®°U = (). Consideremos también la componente N € N dada
por N = (Pn, Ty, Fn, A, Cn). Definimos [u(c))* como la menor relacion entre
marcajes simbaolicos tal que:

1. Si My[t(o))Mz con A(t) € A\ {new}, entonces M [t(c))#* M.
Si M1[t(0)) My con A(t) = new y o(v) & &%, entonces M [t(o))* MS.
Si My[(t,t')(0)) Mz con A(t) € Syne, entonces MP[(t,t') (o)) M.

R

Sea t € Ty, A(t) € Sync, o un modo simbdlico para t y My un marcaje
de 8 tal que o(F(p,t)) € Mi(p), para todo p € Py. Si loci(N) € &%,
o(x) € ®° para todo = € pre(t) N Varaw y o(z) ¢ S(M1) \ @, para todo
x € post(t) \ pre(t), entonces tomando

= M(p) = Mi(p) — {o(F(p, 1))} +{o(F(t,p))} para cada p € P,
= @y = (@™ U (o(post(t)) \ ), 2" U (o(pre(t)) \ €))

y My = (Ms, locy), tenemos que MY [t(0)>#3\/[g)2 es un disparo simbdlico de
la transicion t con modo o.

Diremos que un marcaje simbdlico M® es simbdlicamente ®g-alcanzable si existe
una sucesion de disparos simbdlicos, que llamaremos traza simbdlica, que acaba
en M®:

MG fur (o)) M - MG i (0)) F M

Vamos a comentar la definicién anterior. Siempre que un sistema MSPN realiza
un paso (interno) se realiza también un paso simbdlico, sin cambiar el conocimiento
del entorno, como se afirma en los puntos 1, 2 y 3. Ademas, en el punto 2, se
dice que siempre que se crea un nuevo nombre tiene que tratarse de uno que
no se encuentre ni en el marcaje ni en ®°. Esta condicién no impone ninguna
restricciéon en el conjunto de posibles disparos, pero si en el conjunto de nombres
producidos: cualquier nombre que no se encuentre en ®* puede ser elegido como
nuevo nombre.

En el dltimo punto reproducimos a la transicion de sincronizacién necesaria
para realizar el disparo, incluso cuando sélo una de las transiciones de sincronizacion
estd activada. El entorno, que intuitivamente es el encargado de disparar la tran-
sicién compatible, debe cumplir una serie de condiciones para poder sincronizar.
En primer lugar, ha de conocer el nombre de la localidad donde se produce la
sincronizacién, es decir, loci(N) € ®%°. En segundo lugar, si existe algtin arco de
autenticacién, etiquetado por una variable x, entonces la transicién compatible
del entorno ha de conocer su valor, es decir, o(x) € ®. Por 1ltimo, el entorno
no le puede ofrecer al sistema un identificador o localidad que no puede conocer,
de modo que ninglin arco que vaya a una postcondicién puede estar etiquetado
por una variable x instanciada a un valor conocido por el sistema pero no por el
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entorno, es decir, o(x) ¢ S(M)\ ®°. El marcaje obtenido por el disparo simbélico
es el resultado de disparar ¢ sin su transicién compatible. Ademas, el conocimiento
del entorno se ve incrementado por los valores de los tokens que se toman de las
precondiciones, es decir, aquéllos que el sistema ofrece al entorno, y por los valores
en los arcos que van a postcondiciones, aquéllos que el entorno ofrece al sistema
y no eran parte previamente de ese conocimiento (de manera que sigue estando
formado por dos componentes disjuntas).

A continuaciéon vamos a estudiar la relacién existente entre ambas semanti-
cas. En la seccién 9.2 usdbamos conjuntos ® C C7Tokens para representar el
conocimiento del entorno. Sin embargo, en la definiciéon de la seméantica simbdli-
ca de la seccién anterior hemos dividido ese conocimiento en dos conjuntos, ®"
y ®°% para distinguir las dos maneras en las que el entorno puede aprender
nombres del sistema. Si queremos movernos del marco simbdlico al marco abier-
to, basta olvidarse de esta distincion, considerando la unién de ambos conjuntos.
Reciprocamente, cuando tenemos &y C C Tokens y queremos movernos al marco
simbdlico, tenemos que elegir una manera de dividir ese conocimiento. Denotare-
mos mediante split(®) al conjunto de formas en que se puede dividir ®.

Ciertamente, podriamos haber hecho una presentacion uniforme de ambas
seménticas. Para ello bastaria con introducir también la distincién entre ®™ y
®°U en la definicién de seméntica abierta, o eliminar esa distincién en la defini-
ciéon de semdntica simbdlica. Sin embargo, no hemos hecho lo primero porque
establecer esa distincién en aquel momento hubiese sido un tanto ad-hoc, ya que
en el estado inicial no existe la intuiciéon de “cémo ha aprendido el entorno un
nombre”. Tampoco hemos hecho lo segundo pues desedbamos mantener esa dis-
tincién una vez que tiene sentido hacerlo, ya que esta claro que los nombres en
cada conjunto juegan un papel muy distinto. Por ejemplo, podemos especificar
propiedades de confidencialidad usando los nombres en ®°“¢, lo que no seria posi-
ble si no contasemos con la divisién en el origen de los nombres.

A partir de ahora denotaremos mediante 8|5 al subsistema de § compuesto
por sus subredes 8§ cuyos lugares son todos de tipo 7.

Proposicién 9.4.3 Dado un sistema MSPN, si M® es simbdlicamente ®q-alcanzable
entonces M es ®Y-alcanzable.

Demostracion. Basta probar que si
(My, loco, ®o)[ur (01))7 ... [un (o)) (M, locy, ®,)

es una traza simbdlica de un sistema MSPN 8 = (N, (M, locy)), entonces (M, loco)[ui(o1)) - ..
[n(0n)) (M, loc,,) es una traza @i -abierta de 8. Para ello, tenemos que ver que

existen P € Env(®,8) ytr € [8 | P], tales que (Mo, loco)[u1(o1)) . . .[un(on)) (M, loc,)

es la proyeccion de tr sobre N. Por simplicidad en las notaciones, vamos a suponer

que para cada i perteneciente al conjunto {1,...,n} se tienen u; = t; € T, A(t;) =

s;?, es decir, que la traza estd compuesta solamente de sincronizaciones de 8
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Figura 9.5: Restriccion de P a lugares de P,

con su entorno, y que todas las sincronizaciones se producen en la misma locali-
dad. Si esto no fuese asi, bastaria distinguir entre sincronizaciones con el entorno
y transiciones auténomas del sistema, que se corresponderian directamente con
transiciones de la traza abierta. Ademas, habria que anadirle al entorno que va-
mos a construir transiciones de movimiento que lo coloquen en la localidad donde
va a tener lugar la sincronizacién.

A lo largo del resto de la demostracién vamos a omitir de los marcajes la
componente localidad ya que, debido a las suposiciones del parrafo anterior, las
localidades no juegan ningtn papel. Mas concretamente, vamos a probar que existe
un sistema MSPN compuesto por una sola red, que llamaremos simplemente P,
marcada inicialmente con M, tal que:

= S(M{) N S(My) C dl,
» Pl es la red de la figura 9.5 con m = n,

w (Mo+ Mj)[(t1,t))(01)) -+ [(tn, th)(on)) (M, + M), donde M/ es un marcaje
de Py t. es una transicién de P, para todo i € {1,...,n},

» di0C S(M)).

Si probamos lo anterior, basta proyectar la traza sobre N para obtener el
resultado deseado. Lo probamos por induccién sobre n, la longitud de la traza.

Si n = 0 tenemos que probar que existe un P inicialmente marcado con M|
tal que S(M}) N S(Mp) C @i C S(M}) y P|e consiste en un solo lugar aislado
po. Tomamos P = (P,0,0,0,C) con P = {po} U {p(a) | a € ®¥}, C(py) =
o, C(p(a)) = C(a), Mli(po) = 1y Mj(p(a)) = {a}. Claramente, P verifica las
condiciones anteriores.

Supongamos ahora que n > 0y (My, ®o)[u1(c1))* ... [un(0n))? (My, ®,). Por
la hipétesis de induccién existe un P’ con S(P')NS(My) C die, dio | C S(M]_,),
(Mo + M) [ur (o)) .. [up—1(0pm_1))* (Mp_1 + M!_,) v tal que P’|s es como la
red de la figura 9.5, con m = n — 1. Entonces definimos el sistema P que verifica
la tesis de la siguiente manera:

1. Le anadimos a P’ la transicién ¢, con A(t,) = A(t,,) (es decir, A\(¢],) = s? si
A(tn) = s, y viceversa), un nuevo lugar p,, y dos arcos (pn—1,t,) y (t),pn)
(etiquetados por ¢), de manera que P|, sea la red de la figura 9.5 con m = n.

2. Para cada x € pre(t,), si a = o, (x) anadimos p(a) € t/* con F(¢),,p(a)) = x,
es decir, anadimos lugares y arcos que permitan a P recibir los tokens que
el sistema ofrece.
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3. Para cada = € post(t,) \ pre(t,), es decir, para cada arco de entrada para el
sistema, tenemos que anadir lugares y arcos en P que permitan comunicarle
a = op(x) a 8. En particular:

» Sia ¢ P°, entonces no pertenece al sistema. Entonces anadimos

p(a) € t7* N *t,, etiquetando esos arcos con z, y con M/ (p(a)) = {a}.

» Sia € @ entonces es un token del sistema conocido por el entorno.
En este caso no basta con anadir un lugar que contenga a a en M, ya
que puede que no pueda conocer ese nombre en el marcaje inicial M.
Sin embargo, la hipétesis de induccién nos dice que ¥ | C S(M] ),
as{ que existe un lugar ¢ tal que a € M/ _,(q). En consecuencia, nos
basta con anadir arcos (g,t,,) vy (¢, q), ambos etiquetados por z.
4. Si x € pre(t,) N Var oy, la definicién de [)# nos asegura que oy, (z) € ¥,
de manera que por hipétesis de induccién, o, (z) € M), _;(q) para algin q.
Entonces podemos proceder como en el punto anterior, anadiendo dos arcos
(g,t)) v (t,,q) etiquetados con z.

Falta probar lo siguiente:
L (Mp—y + M;,_y)[(tn, 17,)(00)) (Mr, + M)
2. ®io C S(M))

1. Como (My,_1,®,_1)[tn(0n))7 (M, ®,) se tiene, por definicién de la semanti-
ca simbdlica, que o, (F(p,t,)) € M,_1(p), para cada p € *t,. Los lugares en
*t/. son los siguientes:

a) pn—1, que estd marcado después del disparo de (t,—1,t, 1),

b) p(a) con a = o,(x) ¢ ®© |, x € post(t,) \ pre(t,). En este caso hemos
aniadido explicitamente a M el token a en el lugar p(a). Como los otros
disparos no toman tokens de p(a), a sigue en p(a) en el marcaje M/ _;,

¢) q con F(q,th) = x € post(ty) \ pre(ty,) vy a = on(x) € @2 ;. Por
construccién de P, a € M/ _;(q). De modo similar se prueba el caso en
el que estd etiquetado con una variable de autenticacion.

Entonces el par de transiciones de sincronizacién compatibles (¢, ¢/, ) estd ac-
tivado en modo o, y su disparo produce el marcaje M, + M), para algin

2. Por definicién de disparo simbdlico,
B0 = D | U g, (post(ty)) U on(pre(ty)).

Siac€ f{’_l, por hipétesis de induccién se tiene que a € S(M),_;), y como,
por construccién, nunca se eliminan tokens, a € S(M,)). Si a € o, (post(t,)),
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Figura 9.6: Red del ejemplo 11

como t, y ti, son compatibles y la sincronizacién estd activada en modo o,
ha de ocurrir que a € S(M],_,) vy, al igual que antes, a € S(M),). Finalmente,
si a € op(pre(ty)) entonces a = o(x) para z € pre(t,). De nuevo, por
construccién de P, existe un lugar p(a) € t/* con F(t,,p(a)) = x, de manera
que a € S(M)). En cualquier caso hemos concluido que a € S(M),), asi que
Pio C S(M)).

|

El resultado anterior afirma que toda traza simbdlica se obtiene a base de
anadir las componentes ® a los marcajes de una traza abierta. Ilustramos la
construccion de la demostracion anterior por medio de un simple ejemplo.

Ejemplo 11 Consideremos el sistema 8 ilustrado en la figura 9.6, compuesto por
una sola red y sin transiciones de movimiento, de modo que podemos ignorar la
componente localidad de los marcajes, tal y como haciamos en la demostracion.
En este ejemplo representaremos los marcajes mediante tuplas de la forma M =
(MY, M?% M3, M*), donde M = M(q;) € M8(Tokens). Consideremos también la
traza simbdlica MSI)O [t1(01))# M [t (09))# My

donde My = ({a},0,0,0) Dy = (0,0) o1 = [z — d
M, = (@, {CL},@, @) ¢y = (@, {CL}) 02 = [‘T - a,y— b]
My = (0,0, {a},{b}) @2 = ({b},{a})

Se puede comprobar que, en efecto, se trata de una traza simbolica legal,
obtenida aplicando dos veces seguidas la regla 4 de la definiciéon de disparos
simbdlicos. En el primer disparo de la traza, el entorno recibe del sistema el
token a a través de la sincronizacién con este utilizando la transicién s;, de modo
que aprende el nombre a. Entonces, en el segundo disparo, el entorno devuelve al
sistema el nombre a que acaba de aprender de este, ademas de un nuevo token b,
que el sistema no conocia previamente.

Dada esa traza simbdlica, tenemos que construir un entorno legal que genere la
correspondiente traza @-abierta.” Como la traza tiene dos pasos que usan la regla

* ’ . .
Para ser mas precisos, el entorno ha de conocer, al menos, la localidad donde se encuentra
el sistema.
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Figura 9.7: (0, 8)-entorno P para la traza del ejemplo 11

4, el entorno ha de tener dos transiciones de sincronizacién compatibles con las
de 8, que han de ser disparadas también consecutivamente (por eso anadimos los
lugares pg, p1 y p2). Entonces anadimos al entorno dos lugares, p(a) y p(b), que este
usard para albergar los tokens a y b, respectivamente. Ademaés, anadimos arcos
que permiten al entorno recibir a después de la primera sincronizacién, y arcos
que permiten comunicar al sistema los tokens a y b en la segunda sincronizacion.
Es preciso tener en cuenta que al marcaje inicial si le estd permitido contener
el token b en p(b), pero no asi con a, ya que es un token del sistema que no se
encuentra en ®¢ = (). El resultado de esta construccién aparece en la figura 9.7.

El resultado anterior afirma que la seméntica simbdlica es correcta con respecto
a la semdntica abierta. A continuacién, enunciamos y demostramos el correspon-
diente resultado de completitud.

Proposicién 9.4.4 Dado un sistema MSPN, siM es ®g-alcanzable y @}, € split(Py),
entonces existe un tinico ® tal que M® es simbdlicamente ®-alcanzable.

Demostracion. Veamos que si (Mo, loc)[ui(o1)) (M, locy) . .. [un(on))(My,, locy,)
es una traza ®-abierta de un sistema MSPN 8, y @y € split(®P), entonces existen
®q,...,P, Unicos tales que

(M, locg, @) [uy (01)) (My, loct, ®1) . .. [tn (o)) (M, locy,, ®,)

es una traza simbdlica de 8, lo que implicard la tesis. Como (Mo, locg)[ui(o1)) (M, locy) . ..
[un(0m))(Mp, locy,) es una traza ®-abierta, existe un entorno no olvidadizo P €
Env(®, M) tal que

(MLo + ML) (@1 (31)) . . (MLy_y + ME?_)[itn (5)) (MLy, + MLY),

donde ML; = (M, loc;) y MLY = (M7, loc]) son marcajes de P.

Por simplicidad de las notaciones, vamos a suponer que @; ¢ Tp U Tp X Tp, es
decir, que toda u; es o bien una transicién autéonoma del sistema, o bien un par de
transiciones de sincronizacién del sistema, o la sincronizacién de una transicién
del sistema y otra del entorno.
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Vamos a probar por induccién sobre n que existen tnicos pares de conjuntos
de tokens ®4,..., P, tales que

(Mo, locg, ®)[uy (1)) (My, loct, ®1) . .. [tn(00)) (M, locy, ®,)

es una traza simbdlica de 8 con @;(5;)|s = ui(0;) v tal que S(ML,) N S(MLY) C
do C S(MLY).
Para n = 0 tenemos que ver que S(MLy) N S(ML3) C i C S(MLY), lo que
es trivial debido a que P es un (®, §)-entorno no olvidadizo y ® = ®{.
Supongamos que los resultados se cumplen para n — 1 y veamos que tam-
bién se cumplen para n, suponiendo que (MLy,_1 + MLY _)[in(5,)) (ML, + MLY).
Procedemos por distincion de casos sobre ,,:

» U, € Ts x Tg 0 uy, € Tg, con A(ay,) € A\ {new}. En este caso el disparo
MLy, —1[un(0y)) ML, sigue siendo posible y, por las reglas 1 o 3 de la defini-
cién de seméntica simbélica, (M, _1,locy,_1, ®p_1)[tn(00))7 (My, loc,, ®,,)
con ®, = ®,,_1, que es el unico disparo posible etiquetado con uy, (o).
Ademas, como S(MLy,) € S(ML,—1) (las transiciones disparadas de man-
era autéonoma por el sistema distintas de new no pueden generar nom-
bres nuevos), S(MLY) = S(MLY ) y ®, = ®,_;, tenemos que S(ML,) N
S(MLY) C S(ML,_1) N S(MLY_,) C ®i° | = &i° C S(MLY).

» u, € Tg con A\(u,) = new. Al igual que en el caso anterior, también ten-
emos MLy,_1[uy(0,))ML,. Ademads, si n es el nombre creado, veamos que
n ¢ ® . En efecto, por definicién de las transiciones new, n ¢ S(ML,_1)U
S(ML?_,). En particular, n ¢ S(MLY_|) y como la hipétesis de induc-
cién nos dice que ®° ; C S(M7 ), entonces n ¢ ®© . Ahora pode-
mos obtener (M,,_1, loc,_1, ®n_1)[tn(0n)) (M, loc,, ®,) aplicando la regla
2 de la semdntica simbdlica con &, = &, 1, v ése es el Unico disparo
posible. La otra condicién se cumple porque S(ML,) C S(ML,_1) U {n},
S(MLY) = S(ML_,), B =Py 1y n ¢ S(MLY_,).

= U, = (t,') € T, x Tp,. Como (MLy,_y + MLY_})[(t,t')(0)) (ML, + ML,)

es un disparo legal, podemos inferir que

o locy,_1(N;) = loc? | (P;). Denotamos k = loc,_1(N;),
e 0,(z) € S(ML,_1) N S(ML?_,) para cada = € pre(t) N Var oyt
1) para todo = € post(t) \ pre(t),

~— —

( _
e o,(z) € S(MLY_
o 0,(F(p,t)) € M,_1(p) para todo p € °t.

Del primer hecho se sigue que k € S(ML,_1)NS(ML? ) C ¥ ,, con lo que

. n—1 %
k € ®!° ;. Analogamente, el segundo punto nos dice que o, (x) € ®°_4, para
todo = € pre(t)N Var gy Ademds, se cumple que o, (z) ¢ S(ML,—1)\ ®°_4,
para todo x € post(t) \ pre(t), porque de lo contrario, usando el tercero

de los hechos, podriamos obtener o, () € S(ML,_1) N S(ML?_|) C &% ,.
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De todas estas conclusiones, junto con el cuarto hecho, podemos concluir
que (My,_1,locn_1, ®n_1)[t(cn))" (M, loc,, ®,) es un disparo simbélico con
P, = (P U (on(post(t))\ ®Y_,), @04 U (o (pre(t)) \ ®°_,)), y claramente

es el tnico posible.

Veamos que S(ML,) N S(ML?) C ®i° € S(MLY). Como loc, + loc? =
loc,_1+loc? | podemos concentrarnos en M,, y M7. Sea a € S(M,)NS(M?7)
y veamos que estd en ®!°. Si a € P!, entonces, como P! ; C &}° hemos

concluido. En caso contrario, en principio se podrian dar cuatro casos:

e ac S(M,_1)\S(M? ). En ese caso, se trata de un token producido
por el sistema, es decir, a € o, (pre(t)), luego a € P,

e ac S(M? )\ S(M,_1). En ese caso, se trata de un token producido
por el entorno, es decir, a € o, (post(t)), con lo que a € PU".

e No puede ocurrir que a € S(M,_1) N S(M? ;) porque S(M,_1) N
S(M? ) C ® | y estamos suponiendo que a ¢ d© ;.

e Tampoco puede ocurrir que a ¢ S(M,_1) U S(M? ;) ya que estd en
S(M,,) N S(M?) y las transiciones de sincronizacién no pueden crear
nombres nuevos.

Finalmente, como P es no olvidadizo, sabemos que S(M? ;) C S(M?) (nun-
ca elimina tokens) y o, (pre(t)) € S(MY) (est4 dispuesto a aceptar todos
los tokens que el sistema le ofrece). Entonces, si a € ® tenemos, o bien que
a € ®° | a € o,(pre(t)), o bien que a € o, (post(t)), y de las observaciones
anteriores y aplicando la hipétesis de induccién ® ; C S(M ), podemos
concluir que a € S (Mg) ), con lo que se sigue la tesis buscada.

a

En consecuencia, se puede representar cualquier traza ®-abierta mediante una
traza simbdlica. Esto es asi sea cual sea la forma en la que decidamos dividir @,
ya que la activacién de las transiciones simbélicas sélo depende de ®%.

Los dos resultados anteriores prueban de hecho que la seméantica simbdlica es
un etiquetado de la seméntica ®-abierta, usando como funcién de etiquetado inicial
justamente la que anade ese ® al marcaje. Como veiamos en la proposiciéon 9.2.7
las etiquetas se corresponden justamente con la informacién acerca del sistema
acumulada por el entorno a lo largo de la ejecucién. Por tanto, segin los resultados
del capitulo anterior, la semantica simbdlica se puede ver como una versién de la
semdntica abierta, en la que se guarda esa informacién, con lo que toda propiedad
que se verifique en ella es también una propiedad de la seméantica original.

9.5. Verificacion de sistemas abiertos

En esta seccién vamos a estudiar los problemas de alcanzabilidad y recubrim-
iento para la semantica abierta, que hemos llamado ®-alcanzabilidad y ®-recubrimiento.
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Se puede ver en primer lugar que la seméntica abierta es una extension de la
semantica original.

Proposicion 9.5.1 Todos sistema MSPN puede ser simulado mondtonamente
por un sistema MSPN abierto.

Demostracion. Dado el sistema MSPN N basta considerar el correspondiente
sistema, ()-abierto. Entonces estamos suponiendo que cualquier entorno P cumple
que S(P)N S(N) = 0, es decir, no conoce nada acerca del sistema. En particular,
para todo k tal que loc(N) = k para alguna componente N € N, k ¢ S(P), es
decir, no conoce ninguna de las localidades en las que se pueden encontrar sus
componentes. Por tanto, no tiene manera de sincronizar con ellas, y por consigu-
iente tampoco tiene manera de aprender a hacerlo. Entonces toda traza ()-abierta
es una traza de N y viceversa, con lo que el comportamiento del sistema como
sistema abierto es equivalente a su comportamiento como sistema cerrado, y la
tesis se sigue.

|

Como consecuencia inmediata, por ser la alcanzabilidad indecidible para los
sistemas MSPN con identificadores abstractos, tenemos el siguiente corolario.

Corolario 9.5.2 El problema de ®-alcanzabilidad es indecidible para sistemas
MSPN.

Afortunadamente, el ®-recubrimiento se mantiene decidible. Dedicaremos el
resto de la seccién a probarlo. A partir de ahora trataremos con sistemas cen-
tralizados, con todas las componentes en la misma localidad y sin transiciones de
movimiento, ya que con una construccién similar a la de la proposicién 7.3.4, pero
usando un unico lugar @; para guardar la posicion de la red NV;, como se hacia en
la proposicién 5.2.3, podemos simular los sistemas MSPN abiertos con sistemas
MSPN centralizados.

Proposicién 9.5.3 Dado una MSPN N, eziste un ®-entorno P tal que [N | P]
implementa la semdntica simbdlica. Mds concretamente:

1. Si (M, ®) es simbdlicamente alcanzable desde (My, ®g) entonces (M, P)* es
alcanzable desde (My, Po)*.

2. Si (M, ®)* es alcanzable desde (Mo, ®o)* entonces existe ® tal que ®¥° C dt°
y (M, ®) es simbdlicamente alcanzable desde (Mg, ®g).

Demostracion. Sea N = (P,T,F,)\) y definamos P = (P,T,F,)\), que ten-
dré arcos etiquetados con conjuntos de variables, lo que se puede permitir por
la proposicién 5.2.4. El conjunto de lugares P contendrd un tnico lugar, que
contendra los tokens que el sistema le dé, junto con los que el entorno genere.
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@
) {eoyt @
O =)o

Figura 9.8: Sistema MSPN y {a}-entorno que implementa su seméntica simbdlica

Tendremos una transicion por cada transicion de sincronizacién del sistema, que
sea compatible con ella, y con arcos adyacentes etiquetados de manera que reciba
del sistema todo lo que puede recibir y le proporcione lo que tenga que propor-
cionarle. Ademsds, el conjunto T contiene una transicién que cree identificadores.
Formalmente tenemos lo siguiente.

. P= (@),
» T={t|teT, \t)€ Sync}U {tnew},
» F(®,%) = (post(t) \ pre(t)) U (pre(t) N Var gum),

» F(t,®) = pre(t) U F(t,®),

» Fthew,®) =v,
» \E) = \(t),
s Atpew) = new

Ademids, dado un marcaje simbélico (M, ®) de N definimos el marcaje (M, ®)*
de N | P dado por (M, ®)*(p) = { {{\D{O(ps)l j)lﬁé ®

Veamos primero que si (M, @) es simbdlicamente alcanzable desde (M, ) en-
tonces (M, ®)* es alcanzable desde (M, ®)*. Veamos que si (M7, ®1)[u(c))# (M, ®)
entonces (M, ®1)* —* (My, P2)*, con lo que tendremos la implicacién a la derecha.
En cualquiera de los casos 1, 2 y 3 de la definicién 9.4.2 se tiene que M;[u(o)) My
con u transicién (o par de transiciones) de N y, por tanto, también se tiene que
(My, ®@1)*[u(0))(Ma, ®2)*. Supongamos entonces que estamos en el caso 4 de la
definicién 9.4.2, es decir, u =t con A(t) € Sync y

» o(F(p,t)) € My(p) para toda precondicién p de t en N,
» o(z) € ® para todo = € pre(t) N Var gum,

» o(x) ¢ S(My) \ D% para x € post(t) \ pre(t).
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Entonces se puede disparar t(o) simbdlicamente, obteniendo un marcaje (Ma, ®3).
Veamos que en N | P se puede disparar la sincronizacién (t,¢)(c), obteniendo
asi (Ms, ®2)*. Como para todo p de N el marcaje (M, ®1)* coincide con My, para
ver que la sincronizacién estd activada basta ver que o(F(®,t)) C (M, ®1)*(P).
En efecto, si z € F(®,7) tenemos que ver que o(z) € ®{°. Por construccién,
por ser x € pre(t) ha de ser o bien x € (post(t) \ pre(t)) \ Varaun o bien
x € pre(t)N Var gy, En el primero de los casos, por el iltimo punto de la lista ante-
rior tenemos que o(z) ¢ S(M;)\ @, es decir, o(x) ¢ S(My) o o(x) € S(M;)NdP.
Sin embargo, si ocurre lo primero ain puede ocurrir que o(x) € S(My). Si no
ocurre entonces o(x) no aparece en ningun lugar y, por lo tanto, podemos dis-
parar la transicién t,e, para producir exactamente o(z) en el lugar ®. Supong-
amos ahora que estamos en el segundo caso, es decir, z € pre(t) N Vargus.
En este caso el segundo punto del anterior listado nos dice directamente que
o(x) € (My,®1)*(®) = % y la transicién estd activada.

El disparo alcanzado M coincide con (M, ®2)* en los lugares de N porque para
cualquier p de N se tiene que (M, ®2)*(p) = Ma(p) = Mi(p) — {o(F(p,t))} +
{o(F(t,p))}. Veamos que también coinciden en el lugar ®. Por construccién de P,
todo token que hubiese en ® sigue en él porque F(®,7) C F(t,®). Entonces
M(®) = &P Uo(pre(t)) U{o(z) | = € (post(t) \ pre(t)) \ Varaum}, donde
{o(z) | = € (post(t) \ pre(t)) \ Varaun} € M(®) porque para todos los que
no estaban en ® hemos disparado t,e,, para crearlos. Por definicién de seméntica
simbélica tenemos que @i = ®°Uc (pre(t))Uo(post(t)). Claramente, M (®) C ®i°.
Veamos que también se tiene la otra inclusion. El dnico caso no inmediato es el
de o(x) con = € post(t) tal que x & (post(t) \ pre(t)) \ Var gym. Si x no esté en
ese conjunto estando en post(t) puede ser porque también pertenezca a pre(t) o
porque, no perteneciendo a pre(t) sea una variable de Var gy,. Si x € pre(t) en-
tonces claramente o(z) € ®%. El segundo caso no puede ocurrir porque habfamos
descartado transiciones con variables x € (post(t) \ pre(t)) N Var gusn-

Para el reciproco, veamos que si (M, ®)* es alcanzable desde (M, Pg) entonces
existe ® tal que ° C @ y ®©° = d U {n,...,n} con n; ¢ S(M) para todo
i=1,....,ky (M,®) es simbdlicamente alcanzable desde (M, ®g). Procedemos
por induccién sobre la longitud del computo. Si dicha longitud es nula entonces
el resultado se sigue trivialmente. Como para todo marcaje de N | P es imagen
por ()* de algin marcaje simbdlico de N para el paso inductivo tenemos que ver
que si (M',®")* es simbdlicamente alcanzable y (M, ®')*[u(c))# (M, ®)* también
se sigue la tesis. La hipétesis de induccién nos dice que existe ®'%° C &' tal que
(M’,®) es simbélicamente alcanzable y ®° = ®© U {n,...,n;} con n; ¢ S(M)
para todo ¢ = 1,..., k. Distingamos entre los posibles casos para u.

= Si u = tpew(0) entonces M = M’ y & = &"° U {o(v)}, por lo que & =
d"U{ny,...,nk o)} con o(v) ¢ S(M) y la tesis se sigue.

= Si u es una transicién (o par de transiciones) de N se cumple que M'[u) M
y por lo tanto (M’,®")[u)? (M, ®'), por lo que la tesis se sigue tomando
o=
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= Supongamos ahora que ui— (¢, f)( ) con t transicién de Py ¢ de Ny veamos
que se cumple que (M, ®)[E(o))# (M, ®).

e En primer lugar, si o es un modo de (¢,t) entonces es modo simbdlico
de t.

e Veamos ahora que o(z) € @' para todo x € pre(f) N Var gy, Por
definicién de transiciones compatibles ha de ocurrir que = € pre(t) vy,
por lo tanto, o(x) € (M’',®)*(®) = &'°. Ademds, como z € pre(t) se
tiene que o(x) € S(M') y por lo tanto o(z) € @',

e Si z € post(t) \ pre(t) entonces, por definicién de compatibilidad de
transiciones se tiene que x € pre(t), de modo que o(z) € (M’, ®")*(®) =
@', Pues bien, si o(z) ¢ S(M’) claramente o(z) ¢ S(M') \ " y si,
por el contrario, o(x) € S(M') entonces o(x) no es de los identifi-
cadores frescos de ®'%°, lo que, como en el punto anterior, quiere decir
que o(x) € ®"° y también se deduce que o(z) ¢ S(M’) \ ®"°.

e Por iltimo, claramente o(F(p,t)) € M'(p) para toda precondicién p de
t, pues también lo es en N | P.

Entonces (o) se puede disparar simbdélicamente, alcanzando un marcaje
simbélico (M, ®). Sélo queda ver que Pio :7(I>”‘° U {n;}. En efecto, ®* =
d'° Yo (Var(t)) = @ Ua(Var(t)) U {n} = ® U {n} y la tesis se sigue.

a

Se puede ver un ejemplo de la construccién anterior en la figura 9.8, suponien-
do que la variable ¢ estan en Varg.y,. Esta construccién no es una simulacién
mondétona por la sencilla razén de que la funcién de representacién de marcajes
simbdlicos no es inyectiva, ya que no se distingue entre los identificadores que
deberfan estar en ®" y en ®°%. Es mas, incluso si nos olviddsemos de esta distin-
cion en la semantica simbdlica, seguiria sin ser una simulacion, porque el contenido
del lugar ® es en realidad un superconjunto del contenido de ® en la seméntica
simbdlica. Aun asi, la construcciéon nos permite establecer el siguiente resultado.

Corolario 9.5.4 El problema del ®-recubrimiento es decidible.

Demostracion. Por las proposiciones 9.4.3, 9.4.4, 9.5.3 y 5.2.4 se tiene que
M es ®-recubrible desde My < (M,() es recubrible desde (My, ®) < (M,0)*
es recubrible desde (M,(0)* en la anterior simulacién. Como el recubrimiento es
decidible para sistemas MSPN con identificadores abstractos la tesis se sigue.






Capitulo 10

Implementacion de las redes de
Petri moviles

Los capitulos anteriores han establecido las bases tedricas necesarias para
la verificacion de sistemas modelados por medio de sistemas de redes de Petri
moéviles. En este capitulo abordamos el problema de su verificacién automaética.
Para ello hemos elegido el marco de la légica de reescritura [MOMO02]. Esta légica
admite de manera natural la representacién de sistemas distribuidos y concur-
rentes, y ha sido implementada eficientemente utilizando el sistema Maude [CDET02].
Dicho lenguaje ha sido utilizado ampliamente para implementar numerosas alge-
bras de procesos y otros formalismos para la concurrencia, con la posibilidad de
verificar de forma automética algunas de sus propiedades [VMO02, TSMO02,
RVSV06, SMOO1a].

Para llevar a cabo la traduccion de los sistemas MSPN a la ldgica de reescritura
usaremos como paso intermedio las v-APNs, que, como hemos visto, tienen la
potencia de los sistemas MSPN y son facilmente representables como teorias de
reescritura.

Como la teoria de reescritura que resulta de traducir primero un sistema MSPN
auna v-APN, y después ésta a la 1égica de reescritura, dista bastante de la original,
usamos las propiedades reflexivas de Maude para realizar automaticamente esa
traduccion, asi como comandos predefinidos de Maude para llevar a cabo algunos
analisis.

10.1. v-APNs en légica de reescritura

Queremos representar las v-APNs en Maude de manera similar a como se hace
habitualmente para las redes de Petri ordinarias. Empezaremos suponiendo que
nuestras redes no etiquetan ninguin arco con la variable v, es decir, que son APNs.
Para representar una APN en Maude definiremos una forma normal de conjuntos
de marcajes equivalentes. Ahora que tenemos tokens distinguibles no basta con
considerar el conjunto de lugares ocupados por tokens, sino que tenemos que hacer

207
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Figura 10.1: Ejemplo de APN

eso mismo para cada uno de los distintos tokens, con lo que se obtiene no un
multiconjunto de lugares, sino un multiconjunto de multiconjuntos de lugares con
un multiconjunto por cada identificador del marcaje. Ello nos lleva a representar
no marcajes, sino clases de equivalencia de marcajes médulo =,.

Sin embargo, la estructura habitual de los multiconjuntos (de multiconjuntos)
no basta para nuestros propdsitos. Esto es debido a que no queremos considerar
multiconjuntos que contengan al multiconjunto vacio, ya que, intuitivamente, el
multiconjunto vacio se corresponderia con un identificador que no aparece y por
tanto puede ser eliminado. En lugar de restringir nuestro dominio a los multi-
conjuntos que no contienen al multiconjunto vacio, por homogeneidad en otras
definiciones futuras y por cercania a como se implementara en Maude preferimos
proceder de la siguiente manera:

Definicién 10.1.1 Sea « la menor relacion de equivalencia en MS(MS(P)) tal
que A + {0} «~ A para todo A € MS(MS(P)).

En lo sucesivo, trabajaremos sobre el cociente MS(MS(P))/... Sin embargo,
para no complicar demasiado las notaciones, escribiremos simplemente A, en lugar
de [A].., para denotar los elementos de MS(MS(P))/... Ademds, en ocasiones
usaremos la mera yuxtaposicién para representar la uniéon en M8(P), y el operador
+ para denotar la unién en MS(MS8(P)), junto con los correspondientes operadores
extendidos [ y Y . Asimismo, si A es un multiconjunto, cuando no haya confusién
escribiremos simplemente A para referirnos al multiconjunto (de multiconjuntos)
unitario {A}.

Antes de pasar a definir formalmente la representacion de los marcajes como
multiconjuntos, veamos un ejemplo. El marcaje que se muestra en la figura 10.1
contiene dos identificadores distintos, 71 y 172, de modo que necesitaremos dos mul-
ticonjuntos para representarlo, uno por cada nombre. El identificador 7; aparece
en ¢, asi que lo representamos mediante el multiconjunto {q}, y 72 sélo aparece
en p, de manera que lo representaremos mediante {p}. Entonces al marcaje en
cuestién le haremos corresponder el multiconjunto {{p},{q}}, que denotaremos
mediante p+¢q. Después de los disparos de t1 y to el marcaje alcanzado es aquél con
solamente 72 en los lugares r y b. Nos referiremos al correspondiente multiconjunto
simplemente mediante rb.

Si M y M’ son dos marcajes de una APN N, escribiremos M + M’ para
denotar al marcaje definido mediante (M + M')(p) = M (p) + M'(p). Teniendo
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cuidado, podemos trasladar esta definicién a clases de marcajes.

Definicién 10.1.2 Sean [Mi|=,, [M2]=
[M2]E

. € Markings/=,. Definimos [M]=, +
como [M] + Mj]=., donde My =, M|, My =, M}, y S(M])NS(M}) = 0.

[e3

Lema 10.1.3 La definicion anterior no depende de los representantes de las
clases utilizados en ella.

Demostracion. Por transitividad de =, tenemos que ver que si My =, M| y
My =, M}, con S(My) N S(My) = S(Mj) N S(M;) = 0, entonces My + My =,
Mj + MJ. Por el lema 6.2.2 existen biyecciones h; : S(M;) — S(M]) tales que
M = hi(M;), parai = 1,2. Como S(M;+ M) = S(M)US (M) y S(M]+M}) =
S(M{) U S(M)), podemos definir h : S(M; + M) — S(M} + M}) mediante
h(a) = { Z;EZ; : Z E ggj\]\?;; . Como S(M;) N S(Ms) = 0 la funcién h estd bien
definida, y es una biyeccién porque hy y hg lo eran y S(M])NS(MS) = 0. Ademas,
se puede ver que h(M; + My) = M| + M. Por ejemplo, si b € S(M/) entonces
BOM; + M) (p)(B) = (My + M) (p) (=(8)) = My (p) (™ (8)) + Ma(p) (A~ (0) =
My (p)(h=(5)) = b (My) (p)(b) = M (p)(b) = (M] + ME)(p)(b). De muevo por el
lema 6.2.2, podemos concluir que M; + My =, M| + M), y la tesis se sigue.

a

La siguiente definicién es analoga a la definicién 6.2.6 del capitulo 6, para
clases de marcajes.

Definicién 10.1.4 Sea N = (P, T, F) una APN. Definimos NF : Markings(N)/=, —
MS(MS8(P)) por medio de NF([M]=,) = Ay = {M, | a € S(M)}, donde
M, € M8(P) se define como M,(p) = M(p)(a).

En principio, la definiciéon anterior también estd formalizada usando repre-
sentantes concretos, aunque cualesquiera, de las clases de equivalencia. Pero es
facil ver que todos los representantes se comportan de la misma manera para esa
definicién y que, por tanto, N F' caracteriza representantes canénicos de las clases
de equivalencia de =,.

Lema 10.1.5 M =, M' & Ay = Ay

Demostracion.

= Lo probamos por induccién sobre las reglas usadas para establecer M =,
M. Los casos de reflexividad, simetria y transitividad son triviales. Supong-
amos pues que M’ = M[b/a] cona € S(M)yb¢ S(M). Sic € Id es distinto
de a y de b entonces M.(p) = M(p)(c) = M'(p)(c) = M/(p) y, por tanto,
M. = M!. Es inmediato que M, = M/ = (.
Finalmente, M;(p) = M'(p)(b) = MIb/a](p)(b) = M(p)(a) = Ma(p), lo

que implica que M] = M,. Este hecho nos permite concluir que Ay =

(22 M)+ Mg+ My = (32 M)+ My + M = A
c#a,b c#a,b
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< Supongamos que Ay = Ay y veamos que existe una biyeccién b : S(M) —
S(M") tal que h(M) = M’, lo que implicard, por el lema 6.2.2 que M =,

M’. Sabemos que Y. M, = > M. Sin embargo, si a ¢ S(M) entonces
acld acld

M, = (), asi que podemos restringir esas uniones, obteniendo Y. M, =
aeS(M)
>~ M/, donde todos los M, y los M/ son no vacios. Entonces, existe una

aeS(M’)

biyeccién h : S(M) — S(M') tal que M, = M;l(a). Por tanto, M(p)(a) =
M, (p) = M}’L(a) (p) = M'(p)(h(a)), lo que quiere decir que M’ = h(M), como
queriamos demostrar.

Corolario 10.1.6 NF estd bien definida y es una inyeccion.

Demostracion. La implicacién = del lema anterior nos demuestra que la defini-
ciéon de NF([M],) no depende del representante de [M]=, que se haya elegido.
La otra implicacion prueba la inyectividad de N F'.

a

Por supuesto, la unién en MS(MS(P)) es conmutativa y asociativa, de man-
era que (MS(MS8(P)),+,0) es un monoide conmutativo. Estas propiedades se
mantienen en el cociente.

Proposicién 10.1.7 (MS(MS(P))/.., +, [{}]..) es un monoide conmutativo, donde
+ estd (bien) definido por [A].. + [B].. = [A + B]...

Queremos usar el dominio anterior para representar los marcajes, asi que va-
mos a ver que el andlogo al resultado anterior también se cumple para ellos. En
la préxima definicién denotaremos mediante 0 al marcaje definido por 0(p) =
para todo p.

Proposicién 10.1.8 Dada una APN N, (Markings(N)/=,,+,[0]=,) es un monoide
conmutativo.

Demostracion. La union de marcajes es conmutativa y asociativa, y tiene a
0(p) = 0 para todo p, como unidad. Es inmediato ver que estas propiedades
se mantienen cuando pasamos al conjunto cociente. Es decir, si suponemos que
My, Ms y Mj tienen conjuntos de identificadores disjuntos, entonces [Mi|=, +
([Mz]=, + [Ms]=,) = ([Mil=, + [Ma)=,) + [Ms]=, v [Mi]=, + [M2]=, = [Ma]=, +
[Mi)=,. Ademas, [M]=, + [0]=, = [M]=

=a o

Veamos que nuestra traduccién preserva las citadas propiedades.
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Proposiciéon 10.1.9 NF' es un isomorfismo de monoides conmutativos.

Demostracion. Por el corolario 10.1.6 basta ver que INF' es sobreyectiva y
que tanto NF como NF~! son homomorfismos. Veamos primero que NF es
sobreyectiva. Para ello tomemos A = {41,...,A,}, con A; € MS(P). Sea I =
{n; |1 =1,...,n} un conjunto cualquiera de n elementos de Id distintos dos a dos.
Definimos el marcaje M como M (p)(a) = 0 para todo a ¢ I,y M(p)(n;) = Ai(p)
para i =1,...,n. Pues bien, el marcaje M satisface NF([M],) = A.

Ahora veamos que NF([M]=, + [M']z,) = NF([M]=z,) + NF([M']=,). Para
ello, elijamos M y M’ de modo que se cumpla S(M) N S(M') = () y veamos que
Anrrine = An +Apgr. En efecto, Aprypar = Z (M—l-M/)a = Z (M+M/)a+

acld aeS(M)
> (M+Ma= 3 M+ > Mg= > Mo+ > Mg=Ay+An.
aeS(M’) aeS (M) aeS(M’) acld acld

Por tltimo, veamos que NF~!1(A; + Ay) = NF~1(A;) + NF~1(4y). Dada
la sobreyectividad de NF, basta probar que si NF([M]=,) = A; + A, entonces
existen M1 y M tales que NF([Mi]=,) = A1, NF([Ms]=,) = Az, vy [M]=, =
[Mi]=, + [Ms]=,. Como NF([M]=,) = >, M, = A; + As existen I;,I5 C Id

acld
tales que I1 NI =0y A; = > M,. Definamos M;(p)(a) = M(p)(a) sia € I; y
a€l;
M;(p)(a) = 0 en caso contrario. Trivialmente, M = M; + My y como S(M;) = I;
entonces [M|=, = [My + Ms]=, = [Mi]=, + [M2]=,. Finalmente, NF([M;]=,) =
S (Mi)a = > (M;)g = > M, = A,;. Para concluir basta ver que NF([0]=,,)
acld acl; a€l;

> 0, =0, ya que 0, = 0, para todo a € Id, y estamos trabajando médulo .
acld

|

Por tanto, podemos representar toda una clase de marcajes, [M]=, como el
multiconjunto (de multiconjuntos) NF([M]=,). Ahora veamos cémo traducimos
el comportamiento operacional de una APN a ese dominio. Las transiciones tienen
la forma M [t(o1))M;. Sin embargo, en los sistemas MSPN (y en las v-APNs),
se pueden crear tokens con nombres nuevos. En particular, el nombre especifico
de estos tokens es irrelevante, ya que cuando se crea un nuevo nombre se puede
utilizar como tal cualquier nombre nuevo. Los marcajes abstractos de las APNs
capturan precisamente esta propiedad a través de la a-equivalencia. De hecho,
vimos en el capitulo 6 que si M; =, M» entonces existe un oy tal que Ma[t(o2)) My,
con M| =, M. Ademds, cuando se trabaja médulo a-conversién, un modo sélo
identifica las relaciones entre los distintos tokens involucrados en el disparo de la
transicion y no los valores individuales de esos tokens. Todo ello queda formalizado
por medio de las siguientes definiciones.

Definicién 10.1.10 Sea o un modo de una transicion t. Definimos la relacion
~g entre variables mediante © ~, y < o(x) = o(y).
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La relaciéon ~ identifica las variables que estan instanciadas por el modo o
al mismo valor. Esa es exactamente la informacién acerca de los modos en la
que estamos interesados, de manera que identificamos a los modos moédulo esa
informacién, como se formaliza en la siguiente definicién.

Definicion 10.1.11 Sea t una transicion. Definimos la relacion =, entre modos
de t mediante 01 = 09 & ~g =rvg,.

Proposicion 10.1.12 Supongamos que t estd activada en My con modo o1 vy
M, =, M. Entonces existe un modo oo con o1 = 0o tal que t estd activada en
My con modo o9. Ademds, los marcajes obtenidos por los disparos de t(o1) y t(o2)
sobre My y My, respectivamente, son también a-equivalentes.

Demostracion. Basta tener en cuenta que en la proposiciéon 6.2.3, por ser h
una biyeccion, o(x) = o(y) < h(o)(z) = h(o)(y) vy, por lo tanto, o ~; h(o), por
lo que basta tomar oy = h(o1) para obtener la tesis.

a

Por tanto, cuando trabajamos médulo a-conversién, los disparos tienen de he-
cho la forma [Mi|=,[t([o]~,))[M2]=,. Nuestro objetivo es simular esos disparos
por medio de reescrituras del tipo NF([M;]=,) — NF([Ms]=,). Veamos qué re-
glas generan esas reescrituras. De hecho, veremos que cada par ¢([o]x,) da lugar
a una regla diferente. Antes, una definiciéon auxiliar.

Definicién 10.1.13 Sea t una transicion de una APN N = (P,T,F) y o un
modo de t. Definimos P(t(o)) = Var(t)/~, .

Trataremos a las clases de P(¢(0)) como conjuntos formados por sus represen-
tantes, de manera que, en particular, escribiremos expresiones como Var O X €

P(t(0))-
Lema 10.1.14 Si 01 =~ 02 entonces P(t(o1)) = P(t(o2)).

Demostracion. o1 =4 02 = ~g,=~g,= Var(t)/~, = Var(t)/~,, = P(t(o1)) =
P(t(o2))

|

Ya hemos asentado toda la maquinaria que necesitaremos para la traduccion de
la semantica operacional de las APNs a la légica de reescritura. En lo sucesivo, de-
notaremos mediante V' al conjunto de metavariables de la logica, para distinguirlas
de las variables de una APN. Ademads, usaremos inyecciones F'V : P(t(0)) — V.
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Definicién 10.1.15 Sea o un modo de una transicion t. Definimos rl(t(c)) como
la regla ly(o) — T4(5), donde

b= Y. (J[Pre(t)FV(X),

XeP(t(o)) zeX

Ti(o) = Z (HPostx(t))FV(X).

XeP(t(o)) wEX

Lema 10.1.16 Sioy ~; o9 entoncesri(t(o1)) yri(t(oz)) son iguales, salvo renom-
bramiento consistente de sus variables libres.

Demostracion. Trivial por el lema 10.1.14.

g

Si rl es una regla de una teoria de reescritura, escribiremos t; kit to si se puede
probar t1 — to usando la regla de reemplazamiento una vez, utilizando en concreto
la regla rl. En la demostracion del teorema 10.1.19, resultado principal de este
capitulo, usaremos los dos lemas siguientes. El primero es un hecho trivial en la
légica de reescritura, que usaremos a menudo.

Lema 10.1.17 Si se puede probar t — t' sin aplicar la regla de reemplazamiento,
entonces t = t'.

Lema 10.1.18 Si M[t(o))M" y M, = ( [] Pre.(t))Q, para X € P(t(0)) y Q €
zeX

MS8(P), entonces M), = ( || Post(t))Q.
rzeX

Demostracion. Por definicién de disparo, M'(p) = M(p) — {o(F(p,t))} +
{o(F(t,p))}. Entonces, M'(p)(a) = M(p)(a) + %, donde

1sipe [] Posty(t)yp¢ [l Pres(t)

zeX rzeX
5, = Osipe ];[XPostx(t) Spe ];[XPrex(t)
—1sip¢ [] Posty(t) ype ][] Pre(t)
zeX zeX
Ademas, (I;IXPrex(t))(p) = (F(p,t) € X) v ( I;IXPostx(t))(p) = (F(t.,p) €

X). Para concluir, basta tener en cuenta que 85 = (F(t,p) € X) — (F(p,t) € X),

pues en ese caso M (p) = M'(p)(a) = M(p)(a) + & = ( ];[XPTex(t))(p) +Q(p) +

& = (F(p,t) € X)+Q(p)+d% = Q(p)+(F(t,p) € X) = ( gXPostx(t))(p)JrQ(p),

como queriamos demostrar.
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Teorema 10.1.19 [Mi]=. [t([0]~,)) [Ma]=, < NF([Mi]=.) "% NF(Ms)=,).

Demostracion.

= Veamos que si [Mi]=, [t([o]~,))[M2]=, entonces NF([Mi]=,) riie)) NF([M;]=
Elijamos representantes que verifiquen M;[t(o))Ms. Probamos la tesis por
induccién sobre el tamano de S(Mp). Si existen M, M{ y M) tales que
M; = M+M!y S(M)NS(M]) =0, parai = 1,2 (lo que implica que [M]=, +
[M]]=, = [M + M/]=,), y M{[t(c))M} entonces, por hipétesis de induccién
NF([M{]=,) o) N F([M}]=.,). Aplicando entonces la regla de congruen-
cia se puede probar que NF([M]=,) + NF([M]]=,) i) NF([M]=,) +
NF([M}]=,) lo que al ser NF homomorfismo se puede reducir, aplicando

la observacién anterior, a NF([M]=,) i) NF([Ms]=,).

El caso base es aquel en el que S(M;) = o(Var(t)), que es simplemente
o(pre(t)), y las APNs siempre satisfacen que post(t) C pre(t). Para cadan €
S(My) y todo p tal que o(F'(p,t)) = n se cumple que p € (M;),. Entonces, si
X € P(t(0)) es tal que o(X) = nx, tenemos que [[ Pre,(t) C (M), . Por
zeX
tanto existe Q(X) € MS(P) tal que (M), = ( [] Pres(t))Q(X). Por el
zeX
lema 10.1.18 sabemos que (Ma),, = ( [] Post,(t))Q(X). Entonces se puede
zeX

Il
Q
~—

probar la tesis aplicando la regla de reemplazamiento al nivel superior de
A, usando la regla ri(t(o)).
l
& Lo probamos por induccién sobre la derivacién de NF([M;]=, )" ) NF([Ms)=,).
La regla reflexiva no ha podido ser aplicada al nivel superior. El caso de
la transitividad es trivial por el lema anterior y la hipdtesis de induc-

cién. Supongamos que se ha aplicado la regla de congruencia, es decir,

NF([Mi]=,) =A+C, NF([Ms]=,) =B+Cy A "9 B Como NF es

un isomorfismo existen [M{l=,, [Mi]=, v [M"]=, tales que NF([Mi]=,) =
A, NF([Ms3)=,) = B, NF([M"]=,) = C, [Mi]=, = [M{]=, + [M']=, y

[Ms)=, = [M}]=,+[M']=,. Lahipétesis de induccién nos dice que [M]]=, [t([o]~,)) [M5]=, -
Por monotonia, se verifica que [Mi]=, = [M{]|=, + [M']=. [t([o]~, ) [M)=,, +

M=, = [Ms]=,.

Finalmente, supongamos que se ha usado la regla de reemplazamiento al niv-
el superior con laregla l;,) — 74(,). Entonces NF([Mi]=,) = >, (I Pre.(t))Q(X),
XeP(i(o) TEX
NF(Mb)=,) = X (] Post.(®) R(X) y R(X) — Q(X) para to-
XeP(t(o)) zEX
do X € P(t(0)) sin reemplazamiento, de modo que por el lema 10.1.17,
R(X) = Q(X) para todo X € P(t(0)). Sea {nx | X € P(t(c))} el conjunto
de identificadores distintos dos a dos tales que (M), = (Pre,(t))Q(X)
y definamos & tal que 6(X) = {nx}. En primer lugar, se cumple que
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pOxDVOq

Figura 10.2: Una v-APN

7 € [0]~,. Veamos que t(7) estd activada en M, es decir, dado p veamos
que 7(F(p,t)) € Mi(p). Por definicién de P(¢(d)) y por el lema 10.1.14
existe X € P(t(o)) tal que F(p,t) € X. Entonces p € Prepg,)(t) C

(II Pres(t))Q(X) = (M), . Esto implica que p € (M), vy, por tanto,
reX
a(F(p,t)) = nx € My(p). Entonces, la transicién estd activada con modo

o, de manera que se puede disparar para producir un marcaje M}. Que-
da por ver que My =, My, para lo que es suficiente ver que A My = A, -
En primer lugar, Ay, = > (M3)ny = > (M3)yy. Por el
a€{nx|XeP(t(o))} XeP(t(a))
lema anterior, como (M), = ( [] Pre,(t))Q(X) se cumple que (Ma),, =
reX

(T Post,(t))Q(X), de lo que se sigue la tesis.
zeX

|

Veamos ahora cémo podemos representar las v-APNs en Maude, es decir, cémo
podemos extender lo anterior a APNs en las que también se usa la variable especial
v. En primer lugar, vamos a restringir la definicién de modo de una transicién.

Vamos a restringir los modos de manera que o(v) # o(z) para todo = €
Var(t). La tnica diferencia con los modos que teniamos hasta ahora es que hemos
prohibido que los modos instancien la variable v al mismo valor que ninguna otra
variable, ya que ninguna transiciéon podréd estar activada en ningin modo que
no cumpla esa restriccién. Entonces todo modo de una transicién con variables
v produce una clase de equivalencia formada unicamente por la variable v en
Var(t)/~, .

Cuando representemos a los marcajes en MS(MS(P)) se puede implementar el
mecanismo de creacién de nombres descrito de una manera local, sin necesidad de
explorar todo el marcaje para garantizar que el nombre es en efecto nuevo, y sin
necesidad de una variable global, ya que el nuevo nombre se correspondera simple-
mente con un nuevo multiconjunto, que en el momento de la creaciéon del nombre
contendra solamente el lugar o los lugares donde este ha sido creado.

Todos los resultados anteriores acerca de la representacién de una APN por
medio de una teoria de reescritura son validos, siempre que extendamos las in-
yecciones FV a FV : P(t(o)) — Var U {0}, con FV({v}) = (. Consideremos por
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ejemplo la red de la figura 10.2, que toma un token de p y produce un identificador
nuevo en ¢g. Como los modos no pueden instanciar v y x al mismo valor, la tnica
clase de equivalencia en Modes(t)/~, es P = {{z},{r}}, es decir, aquélla en la
que z y v no estan relacionadas. Por tanto, segin la definicién anterior, la tnica
regla producida por esa red es

Pre,(t)FV({z}) + Pre,(t)FV({rv}) — Post,(t)FV ({x}) + Post,(t)FV ({v})

Si tomamos FV ({x}) = M, como necesariamente ha de tenerse FV ({v}) = 0,
la regla resultante es simplemente p M — M + ¢, de modo que se garantiza que
el nombre que aparece en g es en efecto nuevo.

.. 1(t
Proposicién 10.1.20 (M, (0]~ ) [Ma]=, < NF(Mi=,) "D NFP(Ma)-,).

Demostracion. Supongamos que M [t(o))Ms. Si borramos los arcos adyacentes
a t etiquetados con v entonces ese disparo se puede ver como el disparo de una
APN. Sea ¢* la restriccion de o a todo su dominio excepto v, y Mj la re-

striccion de My a {p | o(F(t,p)) # v}. Por la proposicién 10.1.19 se tiene que

M [t(c*))Ms < NF (M) rie))) NF(Mj). Para obtener la tesis, basta tener en

cuenta que pre, (t) =0, FV({r}) =0y NF(Ms) = NF(M3) + post,,(t).

10.2. v-APNs en Maude

Hemos visto una traduccién candnica de la seméantica operacional de las v-
APNSs a teorias de reescritura. Estas teorias pueden ser expresadas de manera
inmediata en Maude. En principio, las v-APNs sélo tienen un color para iden-
tificadores, y por tanto no existe el token negro como token distinguido, pero el
mismo puede ser facilmente simulado utilizando un determinado token identifi-
cador. Sin embargo, por conveniencia y eficiencia en la implementacion en Maude
de las v-APNs vamos a considerar explicitamente tokens negros.

Respecto a los tokens negros podemos hacer exactamente igual que como se
hacia en [SMOO1a], es decir, identificar un marcaje (restringiéndonos a estos to-
kens) con el multiconjunto de los lugares que contienen dichos tokens. Al efecto,
necesitaremos un tipo PlaceB para los lugares y un tipo MSPlacesB para los mul-
ticonjuntos de lugares.

sort PlaceB MSPlacesB .
subsort PlaceB < MSPlacesB .

Respecto a los lugares que contienen identificadores, procedemos como hemos
descrito en la seccion anterior, de manera que necesitaremos no sélo tipos para
los lugares y los multiconjuntos de lugares, sino también para los multiconjuntos
de multiconjuntos de lugares.
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Figura 10.3: Ejemplo de v-APN

sort PlaceC MSPlacesC MS2PlacesC .
subsort PlaceC < MSPlacesC < MS2PlacesC .

A continuaciéon mostramos los constructores para los multiconjuntos de lugares
ordinarios, multiconjuntos de lugares coloreados y multiconjuntos de multiconjun-
tos de lugares coloreados, respectivamente.

op _,,_ : MSPlacesB MSPlacesB -> MSPlacesB [comm assoc id: emptySetB]
op __ : MSPlacesC MSPlacesC -> MSPlacesC [comm assoc id: emptySetC]
op _+_ : MS2PlacesC MS2PlacesC -> MS2PlacesC [comm assoc id: emptySetC]

Finalmente, un marcaje no es méas que un par que tiene como primera com-
ponente el marcaje restringido a lugares ordinarios y como segunda componente
el marcaje restringido a lugares coloreados.

op _++_ : MSPlacesB MS2PlacesC -> Marking .

Entonces, una v-APN es simplemente un médulo de sistema de Maude que
reescribe marcajes, como se vio antes. Por ejemplo, la red de la figura 10.3 da
lugar a las siguientes reglas:

rl [new] : p ,, P ++C =r ,,P++C+ a .
rl [aut] : q ,, P++a A +C=>p ,, P++Db A+ C.

La imagen por NF del marcaje inicial mostrado en el ejemplo se representa en
Maude mediante el términop ,, q ,, q ++ emptySetC.

rew p ) q ) q ++ emptySetC .
result: Marking
r,, r,, r+ta+b+b

que se corresponde con el marcaje con tres tokens negros en el lugar r y tres
tokens coloreados distintos, uno en el lugar a y los otros dos en el lugar b.
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10.3. De las MSPNs a las vr-APNs

Las v-APNs son una clase particular de sistemas MSPN con una sola com-
ponente, sin lugares localidad ni transiciones de movimiento o de sincronizacion.
Ademds, como vimos en el capitulo 5, las v-APNs pueden simular paso a paso, y
de manera mondétona, cualquier sistema MSPN. La demostracién consistia basica-
mente en anadirle a cada red un lugar extra que, en cada momento, contiene un
sélo token identificador, que caracteriza la localidad en la que se encuentra la red,
obligando a que los tokens en los respectivos lugares de cada componente coin-
cidan en las sincronizaciones, para que estas sélo tengan lugar cuando las redes
estdn co-localizadas. Ademads, cada par de transiciones compatibles se simula por
medio de una sola transicién.

Ciertamente, la construccién anterior puede resultar bastante enrevesada, in-
cluso para sistemas de tamano medio. Por tanto, la representacién de un sistema
MSPN mediante el médulo de sistema de Maude que se corresponde con la traduc-
cién a una v-APN puede ser también bastante complicada y distante del sistema
original. Para automatizar el proceso de traduccion, definimos una signatura para
sistemas MSPN, de manera que puedan ser representados como términos Maude
de tipo NetSystem. Asi podemos aprovecharnos de las propiedades reflexivas que
ofrece Maude para realizar automé&ticamente la traduccién por medio de una fun-
cion

op moduleOf : NetSystem -> SModule .

que devuelve la metarepresentacion del modulo de sistema de Maude que represen-
ta la traduccion a una v-APN del sistema MSPN dado. Empecemos describiendo
dicha signatura para sistemas MSPN. En primer lugar, anadimos dos tipos para
lugares localidad e identificadores, que son ambos lugares coloreados, es decir,
subtipos del tipo PlaceC.

sorts Placel Placeld .
subsorts Placel Placeld < PlaceC .

Los constructores para cada tipo de lugar son:

op ‘(_,_¢) : PId Colour -> Place .
var pid : PId .

mb (pid,black) : PlaceB .

mb (pid,locality) : Placel .

mb (pid,identifier) : Placeld .

donde Pid es un tipo para nombre de lugares y Colour es un tipo que contiene
solo las constantes black, locality y identifier.

También anadimos tipos para las transiciones, que pueden ser auténomas, de
sincronizacion, de movimiento o de creaciéon de nombres.
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sorts Transition TransitionAut TransitionSync TransitionGo TransitionNew .
subsorts TransitionAut TransitionSync TransitionGo TransitionNew < Transition .

Las transiciones se etiquetan mediante una funcién A con etiquetas en AU Sync
con go,new € A. Usaremos el tipo Go para go, New para new, Aut para el resto
de las etiquetas de A y Sync para etiquetas de sincronizacién, que pueden ser de
dos formas, como se ve en la definicién de los siguientes constructores:

op _7 : Services —-> Sync .
op _! : Services -> Sync .

donde Services es un tipo para nombres de servicios. De esta manera, la funciéon
de conjugacion de etiquetas de sincronizacién se define trivialmente:

op “_ : Sync -> Sync .

eq (s ?7) =s!

eq "(s!) =s 7.

Los siguientes constructores son los de las transiciones:

op [_,_] : TId Aut -> TransitionAut .
op [_,_]1 : TId Go -> TransitionGo .

op [_,_] : TId New -> TransitionNew .
op [_,_] : TId Sync -> TransitionSync .

donde, una vez mas, TId es un tipo para los nombres de las transiciones. Suponien-
do definidas funciones pre y post que calculan los respectivos conjuntos de vari-
ables, el predicado de compatibilidad de transiciones de sincronizacién es inmedi-
ato:

op comp : Transition Transition NetSystem -> Bool .

eq comp ([tidl,s1],[tid2,s2],NS) = (sl == (= s2)) and
post([tidl,s1], [tid2,s2],NS) << pre([tidl,s1], [tid2,s2],NS)

eq comp ( t1 , t2 , NS ) = false [owise]

Podemos representar una MSPN como un conjunto de arcos entre lugares y
transiciones y viceversa. Para los arcos introducimos el tipo Flow.

op _—_—>_ : PlaceB VarEps Transition -> Flow .
op _—_—>_ : Placel VarL Tramnsition -> Flow .
op _—_—>_ : Placeld VarId Transition -> Flow .
op _—_—>_ : Transition VarEps PlaceB -> Flow .
op _—_—>_ : Transition VarL PlaceL -> Flow .

op _—_—>_ : Transition VarId Placeld -> Flow .
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En las declaraciones anteriores hemos usado los tipos VarEps, VarL y VarId
para variables en Vare, Varg y Varj, respectivamente. En particular, VarEps
solo contiene una constante eps, que representa a la variable £ usada en arcos
adyacentes a lugares que contienen tokens normales.

Ahora si, una MSPN es un conjunto de arcos y de lugares (estos 1iltimos para
tener en cuenta la existencia de lugares aislados, mientras que no permitimos
la existencia de transiciones aisladas) y un sistema MSPN es un conjunto de
componentes MSPN.

subsorts Place Flow < Net < NetSystem .
op _,_ : Net Net -> Net [assoc comm id: emptyNet]
op _—_ : NetSystem NetSystem -> NetSystem [assoc comm id: emptyNet]

Por ejemplo, podemos definir las constantes:

ops N1 N2 : -> Net .
op S : —> NetSystem .

eq N1 = ((pidl,black) - eps -> [tlid , s 7]) ,
((rid1,black) - eps -> [t2id , s !']) ,
( [t1id,s 7] - eps -> (qgidl,black)) ,
( [t2id,s '] - eps -> (sidl,black))

eq N2 = ((pid2,locality) - xL -> [t3id,s 7]) ,
((rid2,black) - eps -> [t4id,s !']) s
( [t3id,s 7] - eps -> (gid2,black)) ,

([t4id,s '] - xL -> (sid2,locality))
eq S = N1 - N2 .

Ahora que podemos representar los sistemas MSPN como términos de Maude,
definimos una operaciéon que, dado un término de tipo NetSystem nos devuelva
el médulo de sistema asociado. Como dijimos antes, hay una regla distinta por
cada transicién y clase de equivalencia en Modes(t)/~,. Para calcular esas clases
de equivalencia hemos definido la funcién

op Parts : VarSet -> VarPartSet .

que, dado un conjunto de variables, Var(t), devuelve los elementos de Modes(t)/~,.
Cada elemento se representa como un término de tipo VarPart:

subsorts VarEps VarL VarId < Var < VarSet < VarPart < VarPartSet .
op _;_ : VarPart VarPart -> VarPart [assoc comm]
op _;;_: VarPartSet VarPartSet -> VarPartSet [assoc comm]

Por ejemplo, el resultado de reducir el término Parts(x & y) es el término xy
;5 x ; y. El primer elemento, xy, representa la clase de equivalencia en la que x
e y estan relacionadas, mientras que x ; y representa la clase en la que no lo
estan.

Entonces, con ayuda de esa funcién definimos:
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op moduleOf : NetSystem -> SModule .

eq moduleQ0f (NS) =

(mod ’MSPN is
including ’NETS .
including ’META-LEVEL .
sorts none .
none none none none
rules(NS)

endm)

Asi, la traduccién es un médulo llamado MSPN, que importa el médulo NETS y el
metanivel, sin declaraciones de tipos, ni de relaciones de subtipados, ni pertenencias, y
cuyas reglas estan especificadas por rules(NS). Esa operacién se aplica homomérfica-
mente a los conjuntos de transiciones y modos, de manera que, al final, va a computar
rules (NS, t,part). No mostramos los detalles aqui (véase el apéndice), pero si decir que
su definicién sigue en efecto los pasos mostrados en la seccién anterior”.

Por ejemplo, si computamos module0f (S) el resultado es

rl (pidil,black),,(ridl,black),,P:MSPlacesB ++ I:MS2PlacesC =>
(qidl,black),, (sidl,black), ,P:MSPlacesB ++ I:MS2PlacesC .

rl (ridi,black),,P ++ (pid2,locality) V:MSPlacesC + I:MS2PlacesC =>
(sidl,black),,P ++ (qid2,locality) V:MSPlacesC + I:MS2PlacesC .
rl (rid2,black),,P ++ (pid2,locality) V:MSPlacesC + I:MS2PlacesC =>

(qid2,black),,P ++ (sid2,locality) V:MSPlacesC + I:MS2PlacesC .

Ahora podemos usar el médulo resultante para analizar el comportamiento de S. Por
ejemplo, podemos ejecutar S desde un marcaje inicial:

red metaRewrite
(moduleOf (Net6) ,upTerm((ridl,black) ++ (pid2,locality)),unbounded)

o preguntar si un marcaje es alcanzable:

red metaSearch(moduleOf (Net6) ,upTerm((ridl,black) ++ (pid2,locality),
upTerm((rid2,black) ++ (sidl,locality)),’*,unbounded,0)

En el capitulo 6 probamos que la alcanzabilidad es indecidible para sistemas MSP-
Ns con identificadores abstractos, de manera que el método anterior (y cualquier otro)
serd siempre incompleto, es decir, puede no terminar si la biisqueda es no acotada.

“De hecho, maneja dos particiones, ya que trabaja directamente con los sistemas MSPN, de
manera que se puede distinguir entre variables para identificadores y para localidades.
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10.4. Algoritmo de decision para el problema del re-
cubrimiento

Aunque vimos que la alcanzabilidad es indecidible para sistemas MSPNs, también
vimos que el recubrimiento si que es decidible. El procedimiento de decisién usado alli era
el siguiente andlisis hacia atras:

while Pre(M) € M do
M — MU Pre(M)

end while

devolver My € M

El objetivo de ese procedimiento es el de computar Iy = C(My), I;+1 = I; U Pre(l;).
Por ser nuestras redes un ejemplo de sistema bien estructurado, ese procedimiento se
puede transformar en un algoritmo efectivo. En particular, podemos usar J; = min(I;)
como representacion finita de I;, que se puede computar como

Jit1 = min(J; U U min(pre(C(M)))).
MeJ;

En nuestro caso, como vimos en el capitulo 6, podemos computar min(Pre; ,(C(M)))
como Pre; (M Uo(F(t,—))). En nuestra representacién de sistemas, cada regla se cor-
responde con un par t(o). Por tanto, la funcién

op needed : Marking -> Marking .

serd responsable de computar o(F(t,—)), donde el marcaje que aparece como argumento
serd la parte derecha de la regla correspondiente. De hecho, como nuestro anélisis es hacia
atras, trabajaremos con el sistema en el que hemos invertido todas las reglas aplicando la
funcién

op reverse : SModule -> SModule .
eq reverse( mod A is B sorts C . D E F G Rules endm ) =
mod reverse(A) is B sorts C . D E F G reverseRules(Rules) endm .

op reverseRules : RuleSet -> RuleSet .
eq reverseRules ( r1 T1 => T2 [AS] . ) =(CrlT2=>T1 [AS] .)

Definimos la funcién Pre que toma un marcaje M y (la metarepresentacién de) la regla
R1 y devuelve el conjunto de precedesores de M correspondientes a la aplicacién de la regla
R1, y la extendemos a conjuntos de marcajes y de reglas, elemento a elemento:

op Pre : Marking Rule SModule -> MarkingSet .
eq Pre (M, rl T1 => T2 [label( I )] . , netModule ) =
PreV ( M U needed(T1) , netModule )

La definicién de PreV aprovecha las posibilidades reflexivas que ofrece Maude para
el computo de los predecesores de M U needed(T1), que sabemos que existen, como
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Pre -

Figura 10.4: Invariante de cover

probamos en el capitulo 6. Mas concretamente, usa la operacion metaRewrite, defini-
da en el médulo META-LEVEL, para reescribir la metarepresentacion de ese marcaje en el
modulo metarepresentado por netModule.

Para manejar el operador min mas externo basta anadir la siguiente ecuacién definida
sobre conjuntos de marcajes:

ceq M1 * M2 = M1 if M1 [= M2 .

donde * es el constructor para conjuntos de marcajes y [= es el orden natural entre
marcajes.
Finalmente, el algoritmo de recubrimiento es el siguiente:

op coveri : Marking MarkingSet MarkingSet SModule -> Bool .

ceq coveri(M1,MS1,MS2,netModule) = M1 =< MS or-else
if MS =< MS1 then false
else coveri( M1 , MS * MS1 , MS , netModule) fi
if MS := Pre(MS2,netModule)

op cover : Marking Marking SModule -> Bool .
eq cover ( M1 , M2 , netModule ) = M2 [= M1 or-else
coveri ( M1 , M2 , M2 , reverse(netModule) )

con invariante MS2CMS1, Pre(MS1\MS2) CMS1 (véase la figura 10.4).

10.5. Arquitectura de la implementacién

En la seccién anterior hemos definido una signatura para sistemas MSPN, de manera
que podemos representar un sistema MSPN como un término Maude, més manejable que
su representacién como moédulo de sistema. Sin embargo, las redes de Petri deben gran
parte de su utilidad practica a su representacién grafica, que las hace amenas y facilmente
comprensibles. La representacién de un sistema MSPN como término Maude, aunque mas
manejable, sigue siendo una representacién simbdlica, no grafica. Para evitar al usuario el
tormento de tener que introducir un sistema manualmente, le permitiremos usar alguna
de las muchas herramientas de edicién de redes de Petri existentes. En concreto, nosotros
hemos elegido CPN Tools [RWLT03], por ser probablemente la herramienta mas usada
en la comunidad de redes de Petri para la edicién y andlisis de las mismas. El usuario de
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Figura 10.5: CPN Tools

CPN Tools puede dibujar de manera cémoda redes de Petri coloreadas. En la figura 10.5
se muestra el interfaz para la edicién de redes de Petri de CPN Tools. Esas redes se
almacenan en un formato especial llamado CPNML, que no es més que una definicién de
tipo de documentos XML. Hemos usado el traductor de XML a Maude escrito por Steven
Eker como un script Python. El fichero traducido contiene un médulo TRANSLATION que
define una constante translation que se reduce a un término de tipo Element sobre una
signatura para XML en Maude. Entonces, nos basta con definir la correspondencia entre
esas traducciones y nuestras redes:

op translate : Element -> NetSystem .

op translatedNet : -> NetSystem .
eq translatedNet = translate(translation)

Por tanto, el término moduleOf (translatedNet) es la metarepresentacion del médu-
lo de sistema que se corresponde con el sistema MSPN dibujado en CPN Tools. Ese
término lo podemos usar, por ejemplo, como entrada del algoritmo de decisién para el
recubrimiento visto en la seccién anterior.

Veamos algunos ejemplos de uso de la herramienta para el sistema MSPN de la figu-
ra 10.6, que es de hecho el sistema que aparece dibujado en CPN Tools en la figura 10.5.
Para ilustrar mejor los resultados, mostramos también su traduccién a la v-APN de la
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Figura 10.6: Sistema MSPN
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Figura 10.7: v-APN que simula al sistema MSPN de la figura 10.6

figura 10.7 segin la proposicién 5.2.3. Para mostrar el conjunto de reglas que definen un
sistema hemos definido el operador

op showRules : SModule -> CRegla .

que también puede usarse como herramienta de depuracién. Veamos qué reglas obtenemos
. *k
en el ejemplo:

Maude> red showRules(moduleOf (translatedNet))

reduce in XML2NETS : showRules(moduleOf (translatedNet))
rewrites: 16581 in 101ms cpu (214ms real) (162582 rewrites/second)
result CRegla:

[P:MSPlacesB ++ VF4:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + VF2:MSPlacesC @1 1 =>
P:MSPlacesB, ,p ++ VF4:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + VF2:MSPlacesC @1]

[P:MSPlacesB  ++

VF4:MSPlacesC + II1:MS2PlacesC + VF2:MSPlacesC @1 + VF3:MSPlacesC 1 =>
P:MSPlacesB, ,p ++

VF2:MSPlacesC + VF4:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + VF3:MSPlacesC @1]

*k . . . . s
Las reglas obtenidas han sido maquilladas manualmente para su mejor comprensién cam-
biando el nombre de los lugares, que la herramienta genera automaticamente, para que coincidan
con los de la figura.
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[P:MSPlacesB,,q ++ VF2:MSPlacesC + II:MS2PlacesC =>
P:MSPlacesB ++ VF2:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + a]

[P:MSPlacesB, ,p,,r ++

IT:MS2PlacesC + VF3:MSPlacesC a + VF2:MSPlacesC @1 02 =>
P:MSPlacesB ++

II:MS2PlacesC + VF3:MSPlacesC b + VF2:MSPlacesC @1 @2]

La primera regla representa el disparo de la transicién de movimiento cuando el origen
y el destino coinciden. La segunda regla representa también al movimiento de la red, pero
ahora cuando de verdad hay tal movimiento, es decir, cuando el origen y el destino no
coinciden (en la figura, cuando k # ¢). La tercera regla representa la creacién de identifi-
cadores en el lugar a por parte de la transicién etiquetada por new. El nuevo identificador
queda caracterizado por el nuevo multiconjunto que contiene Gnicamente a ese lugar. Por
ultimo, la quinta regla se corresponde con el disparo del par de sincronizacién etiquetado
por (s?,s!). El hecho de que ambas redes tengan que estar en la misma localidad queda
reflejado en la condicién de que @; y @5 tengan que contener al mismo token localidad,
es decir, @1 y @2 han de pertenecer al mismo multiconjunto.

El marcaje inicial que aparece en la figura 10.6 es el siguiente:

q.,, r++ 102+ 01

En lugar de tener que usar directamente las operaciones de META-LEVEL hemos definido
una operacién fire que reescribe su primer argumento segin el médulo que recibe como
segundo argumento. Podemos usar esta funcién para reescribir el término que representa
al marcaje inicial de nuestro ejemplo:

Maude> red fire( q ,, r ++ 1 @2 + @1 , moduleOf (translatedNet))
reduce in XML2NETS : fire(q,,r ++ @1 + @2 1,moduleOf (translatedNet))

rewrites: 16545 in 141ms cpu (354ms real) (116532 rewrites/second)
result Marking: emptySetB ++ @1 02 + b

Asi que el resultado es el marcaje en el que ambas redes estan en la misma localidad
y en el que hay un tnico token, que es de tipo identificador y se encuentra en el lugar b.

El término emptySetB ++ b representa el marcaje con un identificador en el lugar b y
con el resto de sus lugares vacios. Nos preguntamos si se puede cubrir este marcaje desde
el marcaje inicial.

Maude> red cover( ( q ,, r ++ 1 @2 + @1 ) , (emptySetB ++ b) ,
moduleOf (translatedNet) )

reduce in XML2NETS : cover(q,,r ++ @1 + @2 1, emptySetB ++ b,
moduleOf (translatedNet))

rewrites: 14019341 in 117526ms cpu (125882ms real) (119287 rewrites/second)
result Bool: true
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El resultado es afirmativo, como cabia esperar, pues el marcaje emptySetB ++ @1
@2 + b que obtuvimos al reescribir el marcaje inicial es mayor que emptySetB ++ b.
Qué ocurre si preguntamos si el marcaje emptySetB ++ a a con dos identificadores
iguales en el lugar a se puede cubrir desde el marcaje inicial? Pues bien, en ese caso la
respuesta es negativa.

Maude> red cover( ( q ,, r ++ 1 @2 + @1 ) , (emptySetB ++ a a ) ,
moduleOf (translatedNet) )

reduce in XML2NETS : cover(q,,r ++ @1 + @2 1, emptySetB ++ a a,
moduleOf (translatedNet))

rewrites: 19714 in 173ms cpu (332ms real) (113315 rewrites/second)
result Bool: false






Capitulo 11

Asociacion segura transitoria

Como ya se ha mencionado anteriormente, la computacion ubicua afecta a las hipdtesis
de trabajo tradicionales, en particular a las relacionadas con la seguridad de los sistemas.
La autenticacién es probablemente el principal problema de seguridad para los sistemas
ubicuos, por tratarse de una precondicién para otras propiedades como pueden ser la
confidencialidad o la integridad. En el nuevo contexto, debido a la naturaleza no fiable
de las redes ad-hoc, no podemos apoyarnos en una politica siempre-online, en la que
contrastemos en tiempo real la identidad de los participantes en base a un servidor de
nombres (globales) centralizado, un repositorio de claves piblicas o una tercera parte de
confianza.

Para solventar este problema, se han propuesto varias versiones débiles de la propiedad
de autenticacién, que sustituyen a la autenticacion basada en identidades globales. Una
de esas propuestas es la de asociacion segura transitoria, implementada por la politica
del pato que resucita [Sta02]. Esta politica se basa en el hecho de que, en ocasiones, un
principal puede no conocer nada acerca de un aparato (por ejemplo, cuando un usuario
acaba de comprarse una PDA), y sin embargo quiere ser el uinico que puede usarlo (por
ejemplo, por ser el primero que tiene la oportunidad de pulsar su botén de encendido).
En este caso, aun cuando el principal y el aparato no tienen un conocimiento mutuo
previo, pueden asociarse, pasando a compartir una relacién asimétrica en la que uno es el
esclavo y el otro el amo. Otras propuestas para intentar resolver el mismo problema, que
no consideraremos aqui, se basan en la nocién de confianza [CNS04].

En este capitulo desarrollaremos un modelo formal para la coordinacién en sistemas
ubicuos, con primitivas que implementen la politica del pato que resucita. El modelo, que
denominaremos TSA, es una ligera variante de los modelos que hemos visto en capitulos
anteriores y un ejemplo de la utilidad de los distintos resultados tedricos obtenidos en
ellos. En particular, en primer lugar probaremos que las especificaciones TSA se pueden
ver como azucar sintdctico de redes P/T. Ademds, veremos que un sistema TSA se puede
simular por medio de un sistema MSPN cerrado y sin creacién de nombres, que como vimos
anteriormente, son equivalentes a las redes P/T. Este resultado nos da un mecanismo de
més bajo nivel (el manejo de nombres puros) para implementar un sistema TSA. Por
iltimo, si queremos implementar los sistemas TSA en un marco abierto, veremos que la
implementacién anterior no es correcta, por lo que necesitaremos una variaciéon suya, en
la que si usaremos la creacién de nombres.

229
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Figura 11.1: La politica del pato que resucita

11.1. La politica del pato que resucita

En esta seccién describimos brevemente la asociacién segura transitoria y el modelo
de seguridad del pato que resucita. La asociacién segura transitoria se basa en crear
asociaciones entre componentes, que establecen relaciones amo-esclavo (tipicamente, entre
un controlador y un periférico). Esta asociacién ha de ser segura, de manera que ningin
otro principal asuma el papel de amo o de esclavo. Estas asociaciones producen una
topologia en forma de arboles de relaciones amo-esclavo entre componentes. Ademas, las
asociaciones han de poder ser transitorias, en el sentido de que la topologia mencionada
tiene que poder cambiar a lo largo de la ejecucién del sistema, siempre que asi lo deseen
los correspondientes amos.

La politica del pato que resucita implementa el principio de la asociacién segura
transitoria, siguiendo la siguiente metafora: Un pato al nacer reconoce como su madre al
primer objeto que se mueva y emita un sonido que se le presente. A partir de ese momento,
el pato recién nacido obedece a su madre hasta su muerte. De modo similar, un periférico
puede reconocer como su madre a la primera entidad que le manda su clave secreta,
llamada clave de impresion, que usard para reconocer a su amo desde ese momento. Sin
embargo, para que esa asociacién sea transitoria, suponemos que el pato puede morir y
resucitar, reconociendo a una entidad posiblemente diferente como su nueva madre, a la
que serd leal en lo sucesivo.

La politica se puede resumir en la siguiente lista de principios fundamentales:

1. Principio de los dos estados. Las entidades pueden tener dos estados: imprim-
ibles (muertas) o impresas (vivas). Las entidades imprimibles pueden ser impresas
por cualquiera, y las entidades impresas solamente obedecen a mama pato.

2. Principio de impresion. El paso de imprimible a impreso se llama impresion, y
ocurre cuando una entidad, mam4 pato, envia una clave al patito (véase la figu-
ra 11.1).

3. Principio de muerte. El paso de impreso a imprimible se llama muerte (véase la
figura 11.1). La causa de muerte por defecto es que la mama pato ordene al patito
que cometa seppuku, més popularmente conocido como harakiri,” aunque se con-
templan otras causas de muerte, como muerte por envejecimiento o por compleciéon
de su tarea.

4. Principio de asesinato. No debe ser rentable econémicamente para un atacante
matar a un pato (causar su muerte).

Suicidio ritual tradicional samurai.
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11.2. Sistemas TSA

Nuestro objetivo es definir un modelo para el estudio de la coordinacién de sistemas
ubicuos, que llamaremos TSA, que implemente la politica del pato que resucita. Sera una
variacién de las redes ubicuas que vimos en el capitulo 3, de modo que un sistema TSA
serd esencialmente un conjunto de redes localizadas que pueden moverse entre localidades,
imprimir a otras redes, dar 6rdenes a las redes que han impreso previamente, matar esas
redes, ser impresas y recibir érdenes de su amo cuando hayan sido impresas. Para definir
nuestro modelo tendremos que especificar algunos aspectos de la politica que no son del
todo precisos. Supondremos que las distintas componentes de un sistema tienen un tipo,
tomado de un conjunto O. Usaremos el tipo especial T € O, que es el tipo de las compo-
nentes que no necesitan haber sido impresas para llevar a cabo su actividad (por ejemplo,
los usuarios). Las componentes pueden estar vivas o muertas. Si una componente es de
tipo T o estd impresa entonces esta viva; de lo contrario estd muerta. Las componentes
vivas pueden imprimir componentes muertas, creando una asociacién unica y asimétrica
entre ellas. Por asimétrica entendemos que a partir de ese momento la componente im-
presa pasa a ser esclava de la otra, obedeciendo todas las érdenes que le da su amo. Sin
embargo, cuando ejecuta su c6digo, la componente impresa puede a su vez imprimir otras
componentes, creando una jerarquia de relaciones amo-esclavo. Por otra parte, cuando
una componente mata a otra, no sélo esta ultima pasa a estar muerta, sino también todos
sus esclavos, y asi recursivamente.

Suponemos que las componentes sélo pueden ser impresas dentro de un cierto rango,
que depende del método de impresion que se esté usando. Abstraemos los métodos par-
ticulares, y asumimos simplemente que la impresién se puede llevar a cabo siempre que
las dos componentes estén en la misma localidad. En particular, suponemos que la comu-
nicacion de claves que se lleva a cabo cuando se imprime a una componente es segura.
Ademds, una componente sélo puede dar érdenes a las componentes esclavo que estén en
la misma localidad que ella.

Asimismo, una componente sélo puede matar a un esclavo cuando los dos estan en la
misma localidad. Por tanto, estamos implementando la versién por defecto del principio
de muerte, en la que la causa de muerte de los patos es la orden de su madre. Finalmente,
suponemos que los participantes sélo pueden interactuar entre si por medio de las primi-
tivas del modelo, de manera que el principio de asesinato también se cumple, ya que los
atacantes no pueden causar la muerte de una componente de una manera no especificada
por la politica.

Usaremos de nuevo el conjunto £ de nombres de localidades. Para m > 0 denotamos

mediante Labels(m) al conjunto AU S?U |J ({i} x Labels autn), donde A contiene, entre

todas, las etiquetas go k para cada k € Ly Labels gun = S'U {imprint(o) | o € O\{T}}U
(kill}.

Definicién 11.2.1 Una componente TSA es una tupla N = (Pn,Tn, Fn,An,0n) tal
que Py es un conjunto finito de lugares, T es un conjunto finito de transiciones, Fry C
(Py X TN)U (Tn X Pn), AN : Ty — Labels(m) para algin m > 0 y oxy € O. Diremos
que N tiene tipo on, que m es la capacidad de N, y denotaremos mediante cap(N) al
congunto {1,...,m}.

Si cap(N) = {1} y A(t) = (1,¢), para simplificar en ocasiones escribiremos simple-
mente A(t) = /.
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Por tanto, una componente TSA es una red de Petri tipada y etiquetada. El tipo
o de una componente es simplemente una categoria sintactica, que se puede entender
intuitivamente como el tipo de aparato del que se trata (por ejemplo, una PDA, una nota
electronica,...), como el protocolo de impresién utilizado o ambos simultdneamente. La
capacidad de una componente representa el maximo niimero de esclavos que puede tener
simultdneamente.

Las etiquetas de las transiciones de la red establecen una particién en el conjunto
de transiciones. Las transiciones ¢ con A(t) € A son transiciones auténomas, es decir,
transiciones que pueden ser ejecutadas de forma independiente, ya sea por un amo o por un
esclavo. Si A(t) € S7? entonces la transicién se usa para recibir érdenes del correspondiente
amo, lo que exige que la componente esté ya impresa. La opcién restante es que A(t) €
{i} x Labels gurr,. En este caso, la transicidn ¢ se usa para comunicarse con su i-esclava.
Si una red dispara t con A(t) = (i, imprint(o)) entonces alguna componente de tipo
o pasa a ser su i-esclava. Si A(t) = (i,s!) entonces el disparo de t tiene el efecto de
ordenar al correspondiente esclavo que ejecute la accién s?. Finalmente, si A(t) = (i, kill)
la red estda ordenando a su i-esclavo hacerse el harakiri. A continuacién introducimos
formalmente cada uno de estos conceptos.

Definicién 11.2.2 Un sistema TSA N es un conjunto de componentes TSA disjuntas
dos a dos.

Intuitivamente, las redes N con oy = T son componentes que no necesitan haber sido
impresas para ejecutarse.

Definicién 11.2.3 Dado un sistema TSA N, una funcién de dependencia de N es una
funcion parcial R : {(N,j7) | N € N,j € cap(N)} — N. Una funcion de dependencia R
induce un grafo de dependencia G(R) sobre el conjunto de nodos N, y con un arco de N
a N’ si existe un j tal que R(N,j) = N’, en cuyo caso diremos que N' es un j-esclavo
(o simplemente un esclavo) de N en R.

En lo sucesivo llamaremos drbol dirigido a todo grafo dirigido para el que existe un
nodo, al que llamaremos raiz, tal que para todo nodo del grafo existe un tinico camino de
la raiz hasta él. Ademas, llamaremos bosque dirigido a todo conjunto de drboles dirigidos
disjuntos dos a dos. Por ultimo, si en un arbol dirigido hay un camino de un nodo s a
otro s’ diremos que s’ es un descendiente de s. Denotaremos ¢ al drbol vacio.

Definicién 11.2.4 Un marcaje de un sistema TSA N es una tupla M = (M, loc, R),
donde M € MS8(Px), loc: N — L y R es una funcion de dependencia de N tal que:

= G(R) es un bosque dirigido,

» Para cada N € N, si oy = T entonces N no es esclavo en R.

Por tanto, un marcaje de un sistema TSA estd compuesto por un marcaje ordinario,
como los vistos en el capitulo 3, junto con una funcién de dependencia. Diremos que una
componente N estd viva en R si oy = T o es un esclavo en R. En caso contrario, diremos
que estd muerta.

A continuacién definimos el comportamiento de los sistemas TSA. En general, sélo las
componentes vivas pueden disparar transiciones. En primer lugar, definamos las transi-
ciones auténomas, cuya unica diferencia con las transiciones autonomas de nuestras redes
ubicuas, es la expresada en la frase anterior.
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Definicién 11.2.5 Sea N un sistema TSA, M = (M, loc, R) un marcaje de N, N una
componente viva en R, y t € Tn con A(t) € A. Diremos que t estd activada en M si
*t C M, en cuyo caso diremos que t se puede disparar, produciendo el marcaje (M, loc’, R)
dado por

w M =M —°*t+1t°.

» Si A(t) = go k entonces loc'(N) = k y loc'(N) = loc(N), para todo N' # N. En
caso contrario, loc' = loc.

Ahora definamos el disparo de transiciones de impresién. La red que la dispara es-
pecifica el tipo de la red que quiere imprimir.

Definicién 11.2.6 Sea N un sistema TSA, M = (M, loc, R) un marcaje de N, N y
N’ dos componentes co-localizadas, viva y muerta en R, respectivamente, y t € Ty con
A(t) = (i, imprint(on+)). Decimos que t estd activada en M si

n tC M,
= (N,i) ¢ Dom(R).

En ese caso t se puede disparar, produciendo el marcaje (M, loc, R"), donde M’ = M —
*t+t* y R extiende R con R'(N,i) = N'.

Por tanto, la red impresa ha de estar muerta para poder serlo, y del tipo requerido
por la componente que la imprime. Ademads, la red que imprime no ha de tener ya una
red i-esclava.

Ahora definamos las transiciones que representan érdenes de los amos a los esclavos,
que se corresponden con las sincronizaciones ordinarias de los capitulos anteriores.

Definicién 11.2.7 Sea N un sistema TSA, M = (M, loc, R) un marcaje de N, y N y
N’ dos componentes vivas y co-localizadas tales que N' sea una i-esclava de N en R.
Sean también t € T con A(t) = (i,s!) yt' € Tnr con A\(t') = s?. Diremos que el par de
transiciones (t,t') estd activado en M si *t U *t’ C M, en cuyo caso se puede disparar,
obteniéndose el marcaje (M’ loc, R), donde M’ = M — *t — *t' +t* +t'°.

Por tanto, si N’ es un i-esclavo de N entonces N le puede dar érdenes a N’, lo cual
queda formalizado por medio del disparo sincrono de un par de transiciones. Finalmente,
veamos c6mo un amo puede matar a uno de sus esclavos.

Definicién 11.2.8 Sea N un sistema TSA, M = (M, loc, R) un marcaje de N, N y N’
dos componentes vivas y co-localizadas tales que N’ es una i-esclava de N, y t € Tx tal
que A(t) = (i, kill). Diremos que t estd activada en M si *t C M, en cuyo caso se puede
disparar, produciendo (M’ loc, R'), donde M’ = M —*t +1t* y R’ es el resultado de

w borrar (N,i) del dominio de R, y

s borrar (N, j) del dominio de R, para cada N descendiente de N' en G(R) y cada j
posible.

Como indicamos antes, al matar a N’ también se mata indirectamente a todas las
componentes que dependen de ella. Esto es asi incluso en el caso de que esas componentes
no estén co-localizadas con N y N'. Alternativamente, podriamos forzar a que N’ buscase
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y matase explicitamente a sus esclavos, y asi recursivamente, aunque esto no modificaria
el potencial comportamiento de las componentes que mueren.

Como siempre, usaremos u, v/, . . . para referirnos a transiciones o pares de transiciones.
Por tanto, en cualquiera de los casos vistos escribiremos M[u)M si M’ es el resultado de
disparar u en M.

Claramente, el marcaje alcanzado después del disparo de una transicién o de un par
de transiciones es efectivamente un marcaje, es decir, el grafo de dependencia sigue siendo
siempre un bosque dirigido. Este hecho es obvio, sin mas que tener en cuenta que sdélo las
componentes vivas pueden imprimir, y sélo a componentes muertas.

Por tdltimo, vamos a definir el orden entre marcajes de un sistema TSA con el que
trabajaremos. Diremos que (Mi,loc1, R1) E (Ma,loca, Ra) si My C My, locy = locy y
R1 = Rs.

11.3. Un ejemplo: Termometros electronicos

En esta seccién presentamos un ejemplo sencillo, que nos ayudara a ilustrar las defini-
ciones anteriores. Consideraremos un escenario con varios pacientes en dos cuartos de
un hospital, k1 y k2. Cada uno de los pacientes tiene colocado un termdmetro elec-
trénico [Wan04] que lee la temperatura cada cierto tiempo. Los termdémetros estan dis-
puestos a enviar (por ejemplo, usando RFID) un mensaje indicando simplemente si todo
va bien o no con el paciente controlado por ellos. Supondremos que los termémetros estan
inactivos (es decir, muertos segin nuestra terminologia), hasta que un controlador tome
el control sobre ellos. Intuitivamente, podemos pensar que en cada cuarto tenemos uno de
estos controladores, que lee los mensajes enviados por los termémetros y envia un mensaje
de alarma a la enfermera cuando algo marcha mal. Para simplificar, supondremos que en
realidad todos estos controladores forman parte de una tnica componente que se mueve
entre los distintos cuartos del hospital y que s6lo puede controlar simultaneamente a dos
termoémetros, de modo que tiene capacidad dos.

Finalmente, hay una enfermera con turno de noche, que tiene que controlar la temper-
atura de los pacientes. Para ello, puede imprimir un controlador, de manera que sélo ella
reciba los mensajes de alarma. Por tanto, el ciclo de vida de una enfermera con turno de
noche consiste en ir de su casa a la enfermeria, imprimir un controlador de termémetros,
irse a descansar a la enfermeria, ver qué le ocurre a los pacientes en caso de que reciba
un mensaje de alarma y matar al controlador antes de marcharse de nuevo a casa.

Modelamos este escenario por medio de un sistema TSA con varias componentes. La
primera, mostrada en la figura 11.2, representa a la enfermera F, que suponemos que tiene
tipo T. Inicialmente, se encuentra en la localidad home. Entonces, puede disparar go inf,
para moverse a la enfermeria, donde puede imprimir un controlador e irse a descansar.
Como la enfermera tiene capacidad uno, en las figuras usamos etiquetas simples, como
kill en lugar de (1, kill).

En la figura 11.3 se muestra el controlador de termémetros C, inicialmente en la
localidad inf. El controlador no tiene tipo T, de manera que tiene que esperar a ser
impreso antes de efectuar cualquier acciéon. Después de ser impreso, puede ir a la localidad
k1 o a ko donde estan los pacientes T y T respectivamente, que aparecen en la figura 11.4,
ambos de tipo t. Ahora el controlador se encuentra ante una opcién entre good!, bad! o
imprint(patient). Sin embargo, como los termdémetros de los pacientes estdn ain muertos
(en nuestro sentido), por el momento el controlador sélo puede imprimir uno de ellos.
Después podra elegir de nuevo entre ambas localidades. Si elige la misma que la vez
anterior puede leer el termometro que imprimié y, en caso de encontrarse con el valor
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Figura 11.2: Enfermera

bad, es decir, si pudiera sincronizar con el termémetro en la transiciéon bad!, se dirigiria
al cuarto donde descansa la enfermera, enviandole el mensaje de alarma.

En todo momento, la enfermera puede disparar su transicion kill, matando asi al con-
trolador (y, por tanto, matando también a los termémetros impresos por el controlador).
Obsérvese que los controladores no tienen ninguna transicion kill, de manera que la tinica
manera de matar a sus termémetros es que enfermera lo mate de hecho a él.

Veamos con detalle la sucesiéon de acontecimientos en la que:

1. la enfermera va a la enfermeria,

2. la enfermera imprime el controlador,

3. la enfermera va al cuarto de descanso,

4. el controlador va a k1,

5. el controlador imprime el termdémetro del cliente,

6. el controlador va a ko,

7. el controlador imprime el termémetro del otro cliente,

8. el controlador vuelve a kq,

9. el controlador comprueba que el paciente en k; estd bien,
10. el controlador va a ko,
11. el controlador detecta que el paciente en ko tiene fiebre,
12. el controlador va al cuarto de descanso,
13. el controlador le da a la enfermera la voz de alarma.

Vamos a representar las funciones de localizacién del sistema mediante pares (I, 13),
donde [; es la localizacion de la enfermera y Iy la del controlador, ya que los pacientes
estan inméviles en las localidades k1 y k3. Pues bien, cada una de las acciones anteriores
se corresponde con un disparo en la siguiente traza:
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K - (1,imprint(t)) \ inf

(1, good!)
(1,bad!)
q2
ac [go et —C
q3
0 ky () (2, bad!)

k N~ (2,imprint(t)) j

Figura 11.3: Controlador de termémetros

/ i ke
@@ [t —C
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Figura 11.4: Pacientes

(Mo, (home, inf), Ro) [go inf) (M, (inf, inf), Ro) [impr (contr))
(Ma, (inf , inf), Ry) [go rest) (Ms, (rest, inf), R1) [go k1)
(M, (rest, k), Ry)  [(1,impr(2)))  (Ms, (rest, ky), R2) [go k)
(M3, (rest, ko), Re)  [(2,impr(t))) (Ms, (rest,kz), R3) [go k1)
(Ma, (rest, k1), R3) [((1, good!), good?)) (Ms, (rest, k1), Rs) [g0 k2)
(Ms, (rest, kg), R3) [T2) (Mg, (rest, k2), R3) [(1,bad!), bad?))
(Mz, ( ), Rs)

rest, ko [go rest) (Mg, (rest, rest), Rs)  [(alarm!, alarm?))

(Mo, (rest, rest), Rs3)
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Figura 11.5: Arboles de dependencia

donde My ={p1,q1,7m1,7} My ={p2,q1,71,71} My ={ps,q1,7m1,7}}
Mz = {ps,q1,71,71} My ={ps,q2,7m1,71} Ms = {pa,q3,7m1,71}
Mg = {p4,q3,71,75} M7 = {pa,qa,71,75} Mg = {pa,q5,71,75}
My = {ps,q1,71,73},

las funciones de dependencia estan representadas en la figura 11.5 y estamos identificando
las transiciones con sus etiquetas, ya que no hay posibilidad de malentendidos por tener
todas las transiciones una etiqueta distinta.

11.4. Verificacion de sistemas TSA

En la seccién anterior hemos presentado un modelo que nos permite especificar sis-
temas que usen las primitivas de la politica del pato que resucita, que son correctas por
definicién. En esta seccién vamos a usar los resultados de decidibilidad probados en el
capitulo 6 para la verificacién de sistemas TSA.

Antes de nada, veamos que, una vez mas, la componente localidad de los sistemas TSA
no juega un papel relevante en el modelo. Diremos que un sistema TSA es centralizado si
ninguna de sus componentes tiene transiciones de movimiento y todas ellas estan inicial-
mente localizadas en la misma localidad. Bajo estas hipdtesis, podemos ignorar la compo-
nente localidad de los marcajes, escribiendo simplemente (M, R), en lugar de (M, loc, R).
En el siguiente resultado escribiremos A, para referirnos al conjunto A\ {go k | k € L}.

Lema 11.4.1 Todo sistema TSA puede ser simulado mondtonamente por un sistema
TSA centralizado.

Demostracion. Sea N un sistema TSA. Dada N € N definimos la componente TSA
centralizada N*, de modo que el sistema centralizado N* = {N* | N € N} simule N. Sea
K ={k |3t e Dy, \t) =gok}Uloco(N) C L, que es el conjunto de localidades en las que
pueden encontrarse las componentes en cualquier marcaje alcanzable. Como ese conjunto
es finito, podemos anadir un lugar NQk para cada componente N y localidad k € X,
todos ellos marcados en exclusion mutua, quedando representada asi la localizacién de
la componente como parte de su marcaje ordinario. Entonces, para cada transicién no
autéonoma consideraremos una transicién distinta por cada localidad, de manera que el
disparo de una transicién no auténoma t en k estd representado por el disparo de la
transicién ¢(k). Por tanto, el lugar NQk deberd ser tanto precondicién como postcondicién
de la transicién t(k) si ¢ es de sincronizacién (si imprime, mata, o da o recibe érdenes) y,
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k
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(o | imprint(o) (] ‘

Figura 11.6: Ejemplo simple de sistema TSA

si t es de movimiento, debera mover el token de los nuevos lugares como corresponda, del
lugar que representa a la localidad donde se encuentra la red al lugar que representa la
localidad destino. Para cada k € L consideraremos una etiqueta auténoma mov(k) en A.
Si N = (P, T, F,\ 0) tomamos N* = (P*,T* F* X\* o), donde

s P*=PU{NQk | ke X},

s T ={teT|At) e A JU{t(k) | A(t) ¢ A., k € K},
Fr={(p,t) € F | At) € Ac} U{(t,p) € F [ A(t) € Ac} U

{(pt(k)) | (p,t) € FLA(t) & A U{(t(k),p) | (t,p) € F,A(t) & Ac} U

{(N@k, t(k)), (t(k), N@k) | k € K, A(t) # go k'} U

{(t(k), NQK") | A(t) = go k'},

Lo . | mov(k) si A(t) =go k
= A(8) = A(t) y AT (t(k) = { A(t) en otro caso '
Siendo M = (M, loc, R) un marcaje alcanzable definimos M* = (M*, R), donde M*(p) =

M (p) para cada p € P, M*(NQloc(N)) =1y M*(NQk) = 0 si k # loc(N), para todo
N. Entonces se cumple que

My [u) Mg < M7 [u*) M5
donde, si My = (M, loc1, R1) tendremos

u st A(u) € Ae
u* =< u(k)si AMu) =go K
(t(k),t' (k) siu= (¢t,t') € Tn x Tnv, loc1(N) = loc1(N') = k.

La demostracién es andloga a la de la proposicién 7.3.3. Alli algunas transiciones creaban
copias de componentes, cosa que no ocurre aqui. Sin embargo, aqui algunas transiciones
modifican la funcién de dependencia, lo que permanece intacto en la simulacion.

Ademés, todo marcaje alcanzable en N* es estable y como M/ (p) = M;(p) para
todo p € Py M;(NQk) = {loc;(N)}(k) se tiene que (Mx,loc1, R1) C (Mo, locs, Re) <
loc; = 1002, Ry = RQ, loc; = locy & (Ml*uRl) [ (M;,Rg)* <~ (Ml, lOCl,Rl)* C
(May, loca, R2)*. Entonces podemos aplicar la proposicién 2.6.7 y la tesis se sigue.

a

En primer lugar, probamos que todo sistema TSA puede ser simulado por una red
P/T.

Proposiciéon 11.4.2 Todo sistema TSA puede ser simulado mondtonamente por una red

P/T.
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Ry

Figura 11.7: Traduccién del sistema TSA de la figura 11.6

Demostracion. La demostracion se basa en el hecho de que, como los sistemas TSA son
cerrados, el niimero de componentes que tendremos en todo momento serd el mismo que
en el marcaje inicial y, por tanto, el nimero de funciones de dependencia es finito. Asi que
podemos especificar la funciéon de dependencia de un marcaje, simplemente teniendo un
lugar distinto para cada una de ellas, marcando el lugar correspondiente, introduciendo
esos lugares como precondiciéon y postcondiciéon de las transiciones de impresion y kill.
Segun el lema anterior podemos asumir que partimos de un sistema TSA centralizado
N con marcaje inicial My = (Mo, Ry), y tenemos que construir una red P/T N* =
(P*, T*,F*) con marcaje inicial M que la simula. Primero vamos a introducir algunas
notaciones. Escribiremos OK (¢,t', R) siempre que ¢t € Ty, t' € Ty+, tanto N como N’
estén vivas y N/ sea una esclava de N, segin R. Anédlogamente, escribiremos OK (¢, N, R)
siempre que A(t) = imprint(on) y N esté muerta segiin R, o siempre que A(t) = kill y N
esté viva segiin R. Finalmente, dada una funcién de dependencia R, escribiremos R(t, N)
para denotar la funcién de dependencia que resulta de disparar ¢t con N como objetivo.
En particular, si A(t) = (i, imprint(on)) entonces R(t,N) es el resultado de anadir a
R, R(N',i) = N, donde t € Tn+. Si A(t) = (4, kill) entonces R(t,N) es el resultado de
eliminar (¢, N) del dominio de R, asi como todo descendiente de N.

Para simular el sistema TSA por medio de una red P/T, para cada componente N
anadimos lugares dead(N) y alive(N), marcados en exclusién mutua, que indicardn si la
componente estd viva o muerta. Como hay un nimero finito de componentes, cada una
de ellas con una capacidad finita, hay sélo un ntimero finito de funciones de dependencia.
Entonces podemos considerar un lugar para cada una de ellas, marcados también en
exclusién mutua, que utilizaremos para conseguir que las sincronizaciones sélo tengan
lugar en las configuraciones correctas. Por ejemplo, para cada par (¢,¢') de transiciones
de sincronizacién, etiquetadas respectivamente por s? e (i,s!), y para cada funcién de
dependencia R consideramos la transicién (¢, ', R), que representa el disparo sincronizado
del par (¢,t') en el estado de dependencias R. Por supuesto, esta sincronizacién sdlo se
puede llevar a cabo cuando segiin R la red que dispara t’ sea una i-esclava de la que
dispara t’. Por tanto, esta transicién deberd tener R como precondicién y postcondicién,
as{ como las precondiciones y postcondiciones tanto de ¢ como de . Una construccién
andloga se aplica a las transiciones de impresion y a las transiciones kill.

Formalmente, definimos los siguientes conjuntos:

= P*=Px U {alive(N),dead(N) | N e N} U
{R | R funcién de dependencia de N},

« T ={t€Txn| A1) €A} U
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{(t,t,R) | A(t) = s?, \(t') = (i, 8!),OK (t,t', R)}U
{(t, N,R) | OK(t,N, R), A\(t) = Kill o \(t) = imprint(on)},
» F* = [ UF,U F3, donde

o Fi={(p,t) | Mt) €A, pet}U{(t,p) | A(t) €A, pet®} U
{(alive(N), t), (t, alive(N)) | t € Tn},

o i ={(p,(t,t",R)) [petut'} U{((t,t,R),p) [pet® U} U
{(R, (.7, R)),((t,t',R), R) | (t,t', R) € T"},

o Fs={(p,(t, N,R)) | p€ t} U{((t, N,R),p) [p€t*} U

{(R,(t, N,R)) | (¢, N,R) € T*} U {((t, N,R), R(t,N))} U

alive(N), (t, N, R)) | A(t) = kill} U

R), dead(N)) | M(t) = kill} U
), (t, N, R)) | A(t) = imprint(on)} U
R), alive(N)) | A(t) = imprint(on)}.

(t, N
de(

Finalmente, dado un marcaje M = (M, R) de N, definimos el marcaje M* de N* como
sigue:

= M*(p) = M(p) para todo p € Py,
» M*(R) =1y M*(R') = 0 para todo R’ # R,

1si N vivaen R
0 en otro caso,

« M*(alive(N)) = {

1 si N muerta en R
0 en otro caso.

= M*(dead(N)) = {
Usando estas notaciones, se cumple que
(M1, R1)[u)(Mz, Ry) < (M, Ry)"[u")(M2, R2)",

t siueTyy At)eA
donde u* =<¢ (t,t',R1) siu=(tt)
(t, N,Ry) siu=tcon \(t)=kill, o \(t) = imprint(on).

El caso en el que u sea una transicién auténoma de una red o una sincronizacion
de dos transiciones compatibles es andlogo a los casos respectivos de la demostracién
de la proposicién 3.2.3, teniendo en cuenta que los lugares alive(N) estdn marcados
en la simulacién si y sélo si la correspondiente red estd viva por definicién de ( )*.
Veamos qué ocurre si u = ¢, A(t) = imprint(on’) y u* = (t,N,R;1). En este caso
basta tener en cuenta que *(¢, N,R;) = *t U {alive(N), dead(N'),R1} v (t,N,Ry)® =
t* U {alive(N), alive(N"), Ry (¢, N)}, de modo que t se puede disparar si y sélo si to-
dos sus precondiciones tienen tokens, N estd viva y N’ estd muerta segin R, lo que
ocurre si y s6lo si (¢, N, R;) tiene tokens en todas sus precondiciones, y los marcajes al-
canzados son los correspondientes. Si A(t) = kill entonces es andlogo, con *(¢, N, R;) =
*t U{alive(N), alive(N'), R1} y y (t, N, R1)® = t* U {alive(N), dead(N"), R1(t, N)}.

Todo marcaje alcanzable tiene un sélo token en los lugares de R y para cada N
un token en alive(N) si y sélo si no lo tiene en dead(N) y N estd viva en segun el
unico R marcado, por lo que todo marcaje alcanzable es estable. Ademds, (M;, R1) C
(My, Ry) & My C My y Ry = Ry < (M7, R1)* C (Ms, Ro)*. Esta tltima implicacién a la
derecha es trivial por definicién de ( )* y la reciproca se tiene porque si (M, R1)*(R) <
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(Mas, R2)*(R) para todo R, como (M;,R;))*(R;) = 1y (M;,R;)*(R;) = 0 para i # j
entonces (M, R1)*(R) = (M2, R2)*(R) = 1 para todo R y por lo tanto Ry = Ry. Una
vez mas la proposicién 2.6.7 nos permite concluir la tesis.

O

La figura 11.7 muestra la red P/T que simula al sistema TSA de la figura 11.6,
suponiendo que la red de la derecha tiene tipo o. En esa figura usamos el lugar Ry para
la funcién de dependencia en la que no existen asociaciones entre componentes, v Ro
para aquélla en la que la componente de la izquierda de la figura 11.6 es amo de la de la
derecha. Entonces, la transicién etiquetada por imprint (o) sélo se puede disparar si hay un
token en Ry, y su disparo tiene el efecto de mover el token de R; a Rs, ademés de mover
el token de pg a p;. La transicién kill tiene un comportamiento analogo. Finalmente,
las transiciones s! y s? se mezclan en una sola transicién s, que tiene a Ry tanto como
precondicién como postcondicion.

Mediante la aplicacion de este resultado, podemos usar toda la artilleria existente para
el andlisis de redes P /T en el anélisis de nuestros sistemas TSA. Por ejemplo, los problemas
de recubrimiento y home state son decidibles para las redes P/T. Por tanto, en principio
podemos chequear algoritmicamente cualquier propiedad especificada en tales términos.
Asi, para el ejemplo de este capitulo, podriamos comprobar que cuando una enfermera
imprime un termémetro entonces, cuando es necesario, este iltimo eventualmente da la
senal de alarma, y sélo al enfermero apropiado, ya que ésta es una propiedad home state.
También podriamos preguntarnos si siempre que la enfermera recibe una senal de alarma
visita a los pacientes. Por ultimo, si suponemos que hay varias enfermeras como la de
la figura 11.2 y varios controladores como el de la figura 11.3, podriamos especificar en
términos de recubrimiento la propiedad que dice que cada enfermera posee a lo sumo un
controlador.

Hasta ahora estamos tratando los sistemas TSA como especificaciones de sistemas
que usan la politica del pato que resucita, ya que nuestras primitivas suponen que los
mecanismos para imprimir y para matar son siempre correctos. Sin embargo, es deseable
poder llevar a cabo también un andlisis de méas bajo nivel, con suposiciones més débiles.
Para ello, vamos a probar que todo sistema TSA puede ser implementado por un sistema
MSPN como los del capitulo 4. La simulacién s6lo maneja nombres puros, que se pueden
ver intuitivamente como las claves utilizadas en la impresién, asi que no cuenta con
primitivas para la asociacién segura transitoria que se asuman correctas. Ademads, esta
simulacién preservard la estructura basada en componentes de los sistemas MSPN, por lo
que se puede ver como una implementacion. Es més, para implementar los sistemas TSA
nos bastaria con la subclase de los sistemas MSPN que no crean nombres que, como vimos
en el capitulo 6, son equivalentes a las redes P/T, de modo que todos los comentarios que
hicimos antes acerca de la comprobacion de propiedades se pueden seguir aplicando.

Dado un sistema TSA N, que en virtud del lema 11.4.1 podemos suponer centralizado,
para cada N = (P,T,F,\,0) € N queremos definir una MSPN N* de manera que el
sistema MSPN N* = {N* | N € N} implemente a N. La principal diferencia con el
resultado anterior estd en el hecho de que las componentes no pueden tener una visién
global de las dependencias en el sistema, sino sélo de aquellas relaciones por las que se vean
directamente afectadas, es decir, sélo pueden saber qué componentes son sus amos y cuales
sus esclavos. Por ello, anadimos a cada componente un lugar mastery, que contendra en
cada momento la clave que se usa para comunicarse con su amo. Analogamente, si una red
tiene capacidad k entonces anadimos lugares slave (1), ..., slavey (k), que contendrén las
claves usadas para comunicarse con los correspondientes esclavos. Las componentes vivas
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Figura 11.8: Sistema TSA
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Figura 11.9: Implementacion de sincronizaciones

seran aquéllas que tengan algin token en su lugar master y. Como solamente éstas pueden
ejecutar acciones, aniadimos ese lugar como precondicién de todas sus transiciones (por
tanto, las componentes de tipo T, que siempre estaran vivas, han de tener un token en
ese lugar en cada momento, aunque este no se use para comunicarse con un amo, que
de hecho no tienen). También afiadimos un lugar dead y, marcado con un token negro
en exclusién mutua con mastery. Finalmente, afiadimos para cada N e i € {1,...,k}
un lugar slave (i) donde N almacena la clave que usa para comunicarse con su i-esclavo
cuando no tiene tal i-esclavo.

Veamos ahora como se implementan las transiciones de cada tipo. Las transiciones
autéonomas se dejan como estan, excepto por el hecho ya mencionado de que es necesario
anadir el lugar master y como precondicién y, en este caso, también como postcondicién,
de modo que sélo puedan dispararse cuando la red estd viva y la siga estandolo.

La sincronizacién de dos transiciones (véase la figura 11.9), etiquetadas por (i, s!) y
s?, respectivamente, se implementa mediante la sincronizacién de dos transiciones, ahora
etiquetadas con s! y s7. Sin embargo, queremos que estas transiciones sélo sincronicen en
el caso de que las correspondientes redes compartan la relacién de dependencia adecuada.
Para ello afiadimos el lugar slave(i) y como precondicién (y postcondicién) de s! y el lugar
master y como precondicién (y postcondicién) de s?, etiquetando todos esos arcos con la
misma variable. De esta manera, sélo las componentes que contengan el mismo token en
esos lugares, y que comparten pues la misma clave, podran comunicarse entre ellos.

Por tanto, para que la implementaciéon de las sincronizaciones sea correcta, debemos
garantizar que las componentes sélo comparten claves en el caso de que asi lo indiquen
las primitivas de impresién y muerte. En la implementacién, las transiciones de impresién
y las etiquetadas con kill no son més que transiciones de sincronizacién, de modo que
supondremos que existen etiquetas de sincronizacién kill e imprint (o), para todo o € Q. La
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Figura 11.10: Implementacién de impresiones
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Figura 11.11: Implementacién de transiciones kill

impresién de una componente de tipo o se implementa mediante el disparo sincronizado
de dos transiciones, etiquetadas con imprint(o)! e imprint(o)? (véase la figura 11.10).
Téngase en cuenta que la segunda transicion sélo puede ser disparada en el caso de que la
componente esté muerta, de modo que ésa es la tnica transicion que tiene al lugar dead,
y no a master, como precondicién. Cuando estas dos transiciones sincronizan se toma un
token, digamos 7, del lugar slave(i) de la componente que imprime y se coloca otro igual
tanto en su correspondiente lugar slave(i) como en el lugar master de la componente
impresa.

El comportamiento de la implementacién de las transiciones kill es analogo, por medio
de la sincronizacién de dos transiciones etiquetadas por kill! y kill?. Basicamente, la red
que mata mueve el token del correspondiente lugar slave(i) a slave(i), y la red muerta
elimina el token de su lugar master e introduce un token negro en el lugar dead. Sin
embargo, la muerte de una componente también ha de causar la muerte de todos sus
esclavos, de modo que antes de colocar ese token en dead debemos matar a sus esclavos,
de idéntica forma. Para ello anadimos transiciones next(i) y kill(i) para cada ¢ € cap(N),
de modo que si la red tiene un i-esclavo (tiene marcado el lugar slave(i)) entonces dispara
la transicién kill(i) que mata a su i-esclava y procede con las siguientes, y si no tenfa
i-esclavo simplemente prosigue (disparando la transicién next(i)).

Veamos estas ideas formalmente.

Definicion 11.4.3 Dado un sistema TSA centralizado N definimos el sistema MSPN
N* ={N* | N € N} donde si N = (P,T,F, ) 0) entonces N* = (P*,T* F*,\*) con:

s P* = PU{mastery} U {cn(i), slaven (i)slaven (i) | i € cap(N)},
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w T* =T U{killn(2), nextny (i) | i € cap(N)} U {dien, impry},
n " es la funcion parcial con menor dominio tal que:

o [*(p,t)=c¢si(pt)e FyF*t,p) =esi(tp) €F,
. F*(masterN,t) = F(t, mastery) = d para todo t € T con A(t) # s? para todo

CIJ

F*(slaven (i),t) = F*(t, slaven (i) = ¢ si A\(t) = (i, s!),
F*(mastery,t) = F(t, mastery) = ¢ st A(t) = s?,

o F*(dead n,impr) = e y F*(impr, master y = ¢),
F*(slavey (i), t) = F*(t, slaven (i) = ¢ si A(t) = (i, imprint(d)),

o [*(slaven(i),t) = F*(t,slaven (i) = c y F*(slaven (i), t) = F*(t, mastery) =

d si A(t) = (i, kill),

o Sicap(N)=1{1,...,k} entonces:

F*(masterN, dien) = F*(die(R),cn(1)) = ¢,

o F*(en (1), killy (7)) = F*(en (i), nextn (i) = € para todo i € cap(N),
F(
F(
F(

(¢]

o killn (i), en(i41)) = F*(nextn (i), en(i+1)) = e parai =1,..., k—1,
killy(k), dead n) = F*(nextn(k), deadn) = €,
slave n (i), kill v (i) = F*(killy (i), slave (i) = ¢ para todo i € cap(N),

o F*(nextn (i), slaven (i) = F*(slaven (i), nextn(i)) = ¢ para todo i €
cap(N).

o

A(t) si A(t) e AUS?

sl st A(t) = (4, 8!)

Kill! si A(t) = (i, kill) o t = kill(i)

e N (6) =4 kill? sit = diey

imprint(0')! si A(t) = (i, imprint (o)
imprint(0)? sit = impry y N tiene tipo o
next € A sit = nextn(i)

Ademds, dado (M, R) definimos (M, R)* de la siguiente manera. Sea Id = {n)}U{ny | N
tiene tipo T} parai=1,....nyj=1,...,cap(N;) y G(R") el resultado de etiquetar los
arcos de G(R) con identificadores de Id, de manera que si 0! etiqueta un arco que va de
N a N’ entonces N = N;. Entonces tomamos:

= (M,R)"(p) = M(p) sip € P,
(M,R)*(en(3)) = 0 para todo N e i € cap(N),

{nf} si N es j-esclavo de N; en R

s (M, R)*(mastery) = { {nn} si N tiene tipo T,

. * [ {0} si Ny tiene un j-esclavo
(M, R)*(slaven, (7)) = { 0 en otro caso

= (M, R) (slaven, (7)) = {n}} \ (M, R)* (slaven, (5))-

Queremos ver que N* simula a N. Primero veamos que tenemos las siguientes simu-
laciones paso a paso.
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Lema 11.4.4 Se cumplen las siguientes propiedades:
= Si A(t) € A entonces (M, R)[t)(M', R) siy sdlo si (M, R)*[t(c))(M', R)*.
w SiA(t1) = s? y A(t2) = (i, s!) entonces (M, R)[(t1,t2))(M', R) siy sdlo si (M, R)*[(t1,t2)(0))(M', R)*.

= Si A(t) = (4, imprint(ons)) entonces se tiene que (M, R)[t)(M',R') si y sdlo si
(M7 R)*[(tv impTN’)(0)>(Mlv RI)*'

Demostracion.

= Este caso es inmediato teniendo en cuenta que *t = {p | (p,t) € F'} U {mastern},
t* ={p| (t,p) € F}U{mastern} y F*(mastern,t) = F*(t, mastery). Entonces ¢
estd activada en N si y sélo si N estd viva y todas sus precondiciones tiene tokens,
lo que ocurre segiin la observacion anterior si y sélo si todas las precondiciones de
t en N* tienen tokens, y los marcajes obtenidos estén relacionados por ( )*.

= En este caso *t1 = {p | (p,t1) € F} U {slaven (i), masterny}, t3 = {p | (t1,p) €
F} U {slaven (i), mastern}, *ta = {p | (p,t2) € F} U {mastern'}, t3 ={p| (t2,p) €
F} U {mastern'} y F*(t1, slaven (1)) = F*(slaven(i),t1) = F*(mastern:,ta) =
F*(ta, mastern). Entonces N y N’ estdn vivas y N’ es i-esclava de N si y sélo si
los lugares master y, mastery: y slavey (i) tienen un token y el token en master y-
coincide con el token en slaven (). Entonces (t1,t2) se puede disparar en N siy
sélo si se puede disparar en N* con modo ¢ que toma los tnicos valores posibles
segtin la observacién anterior, alcanzando marcajes también relacionados por ( )*.

» Sila transicién es de impresién, entonces *t = {p | (p,t) € F}U{mastern, slavey (i)},
t* = {p | (t,p) € F} U {mastern,slaven(i)}, *impry, = {deadn'} y impry, =
{mastern}. Por tanto (M, R)[t)(M’,R') si y sélo si N estd viva y N’ muerta
segun R, M' = M —°*t+t* y R extiende R con R(N,i) = N, lo que, segtn las ob-
servaciones anteriores, ocurre siy sélo si (M, R)* tiene todas sus precondiciones con
tokens, el token que habfa en slaven (i) acaba en los lugares slavey (i) y master n
y el resto queda como indiquen los arcos, que coinciden con la red original. Esto
ultimo ocurre si y sélo si (M, R)*[(t, impr . )(c)y(M’, R')*, donde o es el unico
modo posible y la tesis se sigue.

a

Por culpa de las simulaciones de las transiciones kill perdemos la propiedad de que la
simulacién sea un isomorfismo. Veamos ahora que si (M, R)[t)(M’', R") con A(t) = (I, kill)
entonces (M, R)* —* (M', R"). Antes probemos un lema técnico. Dado un marcaje M
vamos a denotar My a la restriccion de ese marcaje a los lugares de N, de manera que
podemos ver un marcaje M como el conjunto {My | N € N}, y andlogamente para N*.
Ademés, si cap(N) = {1,...,k} definimos para i = 1,...,k + 1, identificando ¢y (k + 1)
con dead ,

1sip=cn(i)
Osip=-cn(j) coni#j
My (p) =< 0 sip= mastery o p= slaven(j) con i < j

{n’} si p = slaven(j) con i < j
My (p) en otro caso

Entonces el siguiente lema afirma intuitivamente que si a una componente en la sim-
ulacién le ordenan cometer seppuku entonces lo hace, matando a todos sus esclavos.
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Lema 11.4.5 Sea R una funcidn de dependencia tal que G(R) es un drbol con raiz N.
Dado un marcaje M de todas las componente de N que estdn vivas en R sea M el marcage
de N* tal que M = My y My = (Mn, R)*. Entonces se tiene que M —* (M, 1)*.

Demostracion. Procedemos por induccién sobre la profundidad de R. Si la profundidad
es cero entonces N no tiene esclavos segun R, es decir, slaven (i) = {n;} v slaven (i) = 0
para todo i = 1,..., k. Entonces se tiene que M = M}; y se puede disparar la secuencia
de transiciones

My [nexty(1)(01))M% ... MY [next § (k) (og)) Mt = (M, 1)*.

Claramente MY [nextn (i)(o;)) My parai = 1,...,k con o;(c) = n; pues en M el lugar
slave y (i) estd marcado por {n;}. Ademas, M~+! marca el lugar dead v, todos los slave v (4)
y ninguno de los slave (i), de modo que representa al drbol vacio y M;f,“ = (M,)*.
Supongamos ahora que la profundidad de R no es nula, es decir, que N tiene esclavos.
Sean i1,...,4, C cap(N) tales que N tiene un ij-esclavo, que denotaremos mediante
N;,;. Entonces R tiene subarboles Ri,..., Ry con raices Ny, ,...,N;, respectivamente,
todos de profundidad estrictamente menor que la de R. Sea M; las restriccién de M
a las componentes de R;. El marcaje M3 tiene un token 7; en slaven (i) si y sélo si
i = i; para algin j, lo que ocurre si y sélo si no lo tiene en slaven(i). Entonces se
puede disparar la secuencia uq,...,u donde w; = (kill;, dieNij) si ¢ = 1; para algun

j v u; = nexty(i) en otro caso. Entonces, siguiendo esa secuencia, desde M se llega a
{M;f,“,ﬁl, ..., My}. Cada par M; estd en las hipétesis del lema con un arbol R; de
profundidad menor a R, ya que (Mj)Nij = Mll\hj y (Mj)n: = ((M1)n+, R;)*. Entonces
se tiene que M; —* (M;,1)* para todo j = 1,...,h. Ademés, todas las transiciones
de todos los cémputos son independientes entre si (lo son de distintas componentes), y
todas ellas independientes de las transiciones u; para [ > j. Entonces podemos disparar
sucesivamente todas esas secuencias de computos tras la que ya teniamos, obteniendo
ast {MEFY (My,0)*, ..., (Mp,0)*} = (M, 1)*, como querfamos demostrar.

Lema 11.4.6 Si (M, R)[t)(M',R") con A\(t) = (I, kill) entonces (M, R)* —* (M', R’)

Demostracién. Supongamos que t es una transicién de la componente N’ con capaci-
dad k y que N es la l-esclava de N'. Como N estd viva se tiene que hay un nodo de G(R)
etiquetado por N y, por tanto hay un token 7 en slaven:(l) y en mastery y otro n’ en
master n+ segun (M, R)*.

Llamemos R al subarbol de R que tiene a N como raiz (de modo que R’ es el resultado
de eliminar R de R) y M|z a (M, R)* restringido a las componentes vivas en R, de manera
que (M, R)* = {(Mn/, R)*, M|z} UM, donde M es el marcaje del resto de las compo-
nentes. Entonces se puede producir el disparo (M, R)*[(t, dien )(o)){ (M., R')*, M |z}UM
con o(c) =n,0(d) =n"y My, = My, —*t +t*, donde (M|z)n» = (Mn», R)* para to-
do N” viva en R. El marcaje M|y estd en las hipétesis del lema anterior porque N es
la raiz de Ry (M|g)ny = My, por lo que obtenemos que M5 —* (M|g,¢)*. Entonces
(M, R)*[(t, dien) (o) { (M}, R')*, M| UM —* {(M},, R')*, (M|, ) }UM = (M', R')*,
como queriamos demostrar.
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Proposicion 11.4.7 Los sistemas MSPN con identificadores abstractos simulan mondtona-
mente a los sistemas TSA.

Demostracion. Veamos que N*, como lo hemos definido en la definicién 11.4.3, simula
a N. Por los lemas 11.4.4 y 11.4.6 se tiene que si (M, R) — (M’, R’) entonces (M, R)* —*
(M', R")*. Supongamos ahora que (M, R)* —* M y que todos los estados intermedios
son inestables. Veamos por induccién sobre el nimero de disparos de pares de la forma
(t, dien) con \(t) = (i, kill) en ese computo que M —* (M’, R')* donde en ese cémputo no
hay disparos de esa forma y (M, R) —* (M’, R'). Si no hay disparos de esa forma entonces
todos son de los recogidos en el lema 11.4.4 y por ese mismo lema se tiene que en ese
caso M = (M',R")* y (M, R) —* (M', R'). Supongamos ahora que (¢, diex) es el tltimo
disparo de esa forma que aparece en el cémputo, es decir, (M, R)* —* M —* B En
el subcémputo (M, R)* —* s podemos aplicar la hipdtesis de induccién para obtener
que existe (M",R") tal que Y (M",R")* (sin disparos (t', diens)) y (M,R) —*
(M",R"). Se cumple que todos los disparos detrés de (¢, dien/) son independientes de
los del computo M (M",R")*, por lo que se pueden disparar después de (M", R").
Asf que basta ver que si (M, R)|(t, diex))M —* M’ donde en M —* M no hay mas
disparos de esa forma entonces existe (M’, R') tal que M -+ (M',R"*y (M,R) —*
(M', R'). Todas las transiciones en M —* M’ son independientes de (t, dien), por lo
que existe M tal que (M, R) —* H”[(t, dieN)>H/. Como las transiciones en (M, R) —*
M 1o son de la forma (t,dien) se tiene por el lema 11.4.4 que M = (M",R")* y
(M, R) —* (M",R"). Hemos vuelto a reducir el problema al caso (M, R)|(t, diex))M,
que se puede completar siguiendo el cémputo que veiamos en la demostracion de los
lemas 11.4.5 y 11.4.6 y la tesis se sigue.

Para concluir, (M,R) C (M',R) & (M,R)* C (M’,R')* y todos los marcajes es-
tables de N* cumple para cada N que todos los lugares ¢y (i) estdn vacios y que o bien
tienen marcado el lugar master y o bien tienen marcado el lugar dead . Por otro lado, to-
dos los alcanzables inestables tienen a mastery y dead y simultdneamente vacios y ¢y ()
marcado para algin NN, por lo que no hay marcajes alcanzables inestables mayores que
uno estable y la tesis se sigue.

d

La figura 11.12 muestra la implementacién del sistema TSA de la figura 11.8, si es
una componente de tipo T.

La construccién anterior tiene la ventaja respecto a la vista en la proposicion 11.4.2
que preserva la estructura basada en componentes de los sistemas TSA (aunque para
formalizarlo habria que trabajar con una nocién mds refinada de simulacién). Ademds,
esta construccién es mondtona respecto a un orden mas flexible de los sistemas TSA, que
relaciona no sélo marcajes con la misma funcién de dependencia, sino que permitimos que
la funcién de dependencia del marcaje mayor extienda al otro, es decir, (M, R) T’ (M’, R')
si M C M'y R extiende a R.

La anterior demostracion se aprovecha del hecho de que estamos viendo los sistemas
TSA como sistemas cerrados, de modo que podemos analizar estdtica y extensamente
todos sus participantes. En particular, podemos comprobar (y forzar) que las componentes
impresas, es decir, que reciben una clave de impresién de su amo, eliminan esa misma
clave al morir. Por tanto, las componentes pueden reutilizar esas claves en impresiones
futuras, sabiendo que nunca van a ser usadas de manera ilicita por antiguos esclavos.
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Figura 11.13: Entornos para el sistema TSA de la figura 11.8

Sin embargo, como ya hemos comentado repetidamente en este trabajo, en el campo
de la computacion ubicua no es muy realista suponer que tratamos con sistemas cerrados.
En este contexto queremos que nuestros servicios se ofrezcan de manera global y uniforme,
de modo que algunos de los participantes que imprimen o son impresos pueden no ser parte
del sistema, sino parte del entorno del mismo. En tal caso, ya no podriamos comprobar,
y menos aun forzar, que se eliminan las claves de impresiéon después de una muerte, de
manera que si las reutiliziramos, los participantes del entorno podrian usar claves antiguas
para interactuar con una componente del sistema de manera ilegal.

Consideremos de nuevo el ejemplo de la componente TSA de la figura 11.8 o, mas
exactamente, su implementacién como sistema MSPN (sin creacién de nombres) en la
figura 11.12. Esta componente intenta imprimir un dispositivo de tipo o, usar un servicio
s ofrecido por este dispositivo y finalmente matarlo, pasando asi de nuevo a su estado
inicial. Si la componente estd en un entorno como el que se muestra a la izquierda de la
figura 11.13, entonces su comportamiento seria el que se espera de ella. En efecto, después
de morir, esa componente tira la clave de impresién (el identificador del lugar master),
de modo que ésta se puede reutilizar de manera segura.

Supongamos ahora que el sistema se encuentra en un entorno como el de la derecha de
la figura 11.13, que es practicamente igual que el de la izquierda, excepto por el hecho de
que no se elimina el identificador (es decir, no hay un arco del lugar master a la transicién
kill?) y se puede pedir el servicio s incluso después de sincronizar en la transicién kill
(que, en este caso, no tiene el efecto de matar a la componente). En tal caso la figura 11.12
seria una implementacién incorrecta del sistema TSA de la figura 11.8 si consideramos
nuestro sistema como un sistema abierto.

Afortunadamente, podemos hacer uso de la creacién de nombres para obtener una
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Figura 11.14: Implementacién del sistema TSA de la figura 11.8

implementacién correcta de los sistemas TSA, aun cuando consideraramos los sistemas
MSPN bajo la semantica abierta que asumia la existencia de un entorno arbitrario definida
en el capitulo 9.

Proposiciéon 11.4.8 Todo sistema TSA puede ser simulado por un sistema MSPN abier-
to.

Demostracion. La construccién del correspondiente sistema MSPN es préacticamente
idéntica a la de la proposicion anterior, pero con una diferencia crucial: en lugar de dispon-
er de un conjunto predefinido de identificadores que se usan como claves para imprimir
otras componentes, cada componente crea un identificador nuevo tras cada transicién
kill para usarlo en la siguiente impresion, lo que queda formalizado por el hecho de que
donde tenfamos F*(t, slavey(i)) = ¢ ahora tenemos F*(t,tnew) = F*(tnew,pt) = €y
F*(tnew, slaven (i) = v.

a

La figura 11.14 muestra la implementacién abierta del sistema TSA de la figura 11.8,
analoga a la de la figura 11.12, excepto por el uso de la variable especial v que etiqueta el
arco que va al lugar slave. En particular, ahora podemos ver que el entorno de la derecha
de la figura 11.13 ya no puede ofrecer el servicio s después de su muerte, aunque no borre
la clave antigua, ya que en una nueva impresién la componente TSA de la figura 11.14
usaria una clave de impresién distinta para comunicarse con su esclavo.

Como probamos en los capitulos 6 y 9, la clase general de sistemas MSPN (en la
que permitimos creacién de nombres) ya no es equivalente a la de las redes P/T, pero el
recubrimiento sigue siendo decidible, incluso en el caso abierto, de modo que cualquier
propiedad de la implementacion que se pueda especificar en términos de recubrimiento
puede ser verificada.







Capitulo 12

Conclusiones

En esta tesis hemos presentado varias extensiones muy naturales del modelo clasico
de redes de Petri para la especificacion de sistemas moviles, concurrentes y distribuidos,
con especial atencion a las caracteristicas propias de la computacién ubicua.

Hemos realizado una presentacién progresiva de los modelos, que se ha ido viendo
interrumpida por el estudio de la decidibilidad de sus propiedades, que nos han permitido
distinguir las distintas capacidades expresivas de cada uno de los modelos.

En nuestra andadura, nos hemos topado con asuntos fundamentales en el campo de
las redes de Petri que necesitaban aun ser estudiados, y que van mas alld de la definicién
de un nuevo modelo para la especificacién y verificacién de sistemas ubicuos. La sutil
diferencia entre las distintas versiones para la creacién de nombres es un claro ejemplo de
esto, obteniendo con ambas modelos méas expresivos que las redes de Petri, sin llegar a
la potencia de las maquinas de Turing, pero siendo ambos modelos incomparables entre
si. Otro ejemplo son las relaciones existentes entre la creacién de nombres y la creacién
de componentes en el marco de las redes de Petri. De hecho, la restriccion del modelo
general de redes de Petri coloreadas a modelos que, aun siendo coloreados no sean Turing
completos es motivo de intenso trabajo en la actualidad. En [LNO'07] los autores definen
un marco general de redes de Petri en el que los tokens se toman de un conjunto ordenado
linealmente, no necesariamente total, y en el que se permiten operaciones totales en los
lugares (ejemplos de las cuales son la transferencia de tokens o la puesta a cero) y se
prueba la decidibilidad del recubrimiento en el marco general. En el caso particular en
el que el orden es el discreto, es decir, cuando no hay elementos distintos comparables,
afirman obtener un modelo equivalente a nuestras APNs. Sin embargo, los autores no
abordan la creacién de nuevos nombres.

En la figura 12.1 se sintetizan los resultados mdas importantes obtenidos en la tesis.
Una flecha sin etiquetar indica que el destino es una extensién semdntica (no necesari-
amente estricta) del origen. Ese es el caso de, por ejemplo, la flecha de las APNs a las
v-APNs. Una flecha etiquetada indica una simulacién mondtona del origen por medio del
destino, y la etiqueta referencia el resultado donde se probé dicha simulacién. Senalamos
las componentes fuertemente conexas del grafo resultante con las lineas de puntos. Por lo
tanto, dentro de cada regién hay un camino entre dos cualesquiera de los modelos, y por
tanto son todos equivalentes entre si. Hemos obtenido en total cinco regiones (sin contar
las regiones unitarias que forman los sistemas g-RUN, las v.-APNs, las v-APNs acotadas
en anchura, las MSPN abiertas y las MSPN con la seméntica simbdélica). Dentro de cada
regién todas las propiedades preservadas por la simulacién monétona son equivalentes.

251
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Centrandonos en los problemas que méas hemos considerado, es decir, en la alcanzabili-
dad, la alcanzabilidad de submarcajes y el recubrimiento, hemos obtenido que todos estos
problemas son decidibles en la regién que contiene a las redes P/T; la alcanzabilidad y
el recubrimiento son decidibles en la regién que contiene a las redes con contadores, pero
no la alcanzabilidad de submarcajes; la alcanzabilidad y el recubrimiento son decidibles
en la que contiene a los sistemas RUN; el recubrimiento es decidible pero no la alcanz-
abilidad en la regién que contiene a las v-APNs; y el recubrimiento es indecidible para
la que contiene a las maquinas de Turing. Las flechas a rayas indican que el destino es
un etiquetado del origen y las flechas mas tenues indican algtin otro tipo de relacion.
Ademas, los modelos que se encuentran “cerca” de las regiones comparten con sus mode-
los los resultados de decidibilidad e indecidibilidad. Asi, para las v.-APNs y los sistemas
g-RUN el recubrimiento es decidible y la alcanzabilidad es indecidible, y para las v-APNs
acotadas en anchura tanto la alcanzabilidad como el recubrimiento son decidibles.

Aunque no era el objetivo primero de esta tesis, en el capitulo 10 hemos abordado
el problema de la implementacién de un prototipo de herramienta para la verificacién de
sistemas especificados como sistemas de redes de Petri méviles. En este capitulo presen-
tamos un algoritmo que decide el problema del recubrimiento para los sistemas MSPN.
Sin embargo, ese algoritmo dista mucho de ser eficiente, motivo por el cual no se han
presentado ejemplos de uso de la herramienta en ejemplos no triviales. Aunque algunas
de las causas se pueden mitigar en una versién mas sofisticada de la implementacion, el
problema radica en el hecho de que los andlisis hacia atras producen una explosién en el
conjunto de marcajes predecesores, incluso con la representacion basada en ideales que se
usa. Pretendemos llevar a cabo un estudio mas a fondo de la complejidad del algoritmo,
estudiando la posibilidad de usar un andlisis hacia adelante como en [ACABJO04] (o una
combinacién de ambos [ADMNO04]) para mejorar su eficiencia.

En general, los contenidos de la tesis suponen un trabajo bastante cerrado. Quedarian
algunos flecos pendientes de estudio, como se puede concluir observando el diagrama de
resultados, como distinguir entre las redes v-APNs y las v4-APNs, los sistemas RUN de
las redes con contadores y establecer la equivalencia en alguna medida entre los sistemas
MSPN abiertos y los cerrados.

Hay un gran ntimero de caminos que es necesario explorar. Estamos definiendo nuevas
caracteristicas que incrementen la utilidad de nuestro modelo, como un mecanismo basado
en tipos para obtener estaticamente el conjunto de servicios que se ofrecen o se requieren
en cada localidad del sistema. Concretamente, seria deseable poder especificar por medio
de tipos el comportamiento observable de los procesos e intentar capturar de manera
estatica ese comportamiento, incluso cuando estemos en presencia de un entorno hostil
como en el capitulo 9.

Ademas, es factible incrementar la expresividad del modelo mediante nuevas exten-
siones. Por ejemplo, estamos extendiéndolo para poder tratar propiedades de confianza,
etiquetando cada proceso con su politica de confianza y su estado de confianza. La evolu-
cién de dicho estado, una vez fijadas las politicas de confianza, seria una propiedad que
depende solamente de la semantica original del modelo, como veiamos en el capitulo 8, de
modo que no seria necesaria ninguna semantica extendida de manera ad hoc para tratarla.
Esto nos conduciréd a propiedades de seguridad mas complejas, que pretendemos estudiar
con sistemas de tipos. De hecho, estamos sorprendidos de no haber encontrado trabajos de
redes de Petri tipadas, donde los tipos no nos den solamente cierta informacion sintactica,
como ocurre en nuestras definiciones o en cualquier modelo de redes coloreadas con varios
géneros, sino informacién semdntica como la que se obtiene en [CGG02] para estudiar el
comportamiento de los procesos y, en particular, propiedades de seguridad.
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También seria deseable establecer una jerarquia completa de los modelos que han
ido apareciendo en esta tesis, as{ como de otros modelos relacionados, como [Del02, Del,
Laz05, LNRO5]. Esta jerarquia podria estar basada en la cantidad de informacién acerca
del pasado que las configuraciones de un sistema recuerdan, como se veia en el capitulo 8.
Por ejemplo, la diferencia entre la replicacién con y sin recogida de basura es que en
el primer caso obligamos a que las configuraciones recuerden el nimero de componentes
replicadas, cosa que no hacemos en el segundo caso.

Otra mejora sera la inclusién de una topologia de red no plana para poder estudiar de
una manera més fiel los problemas que surgen en las redes ad hoc, e incluso caracteristicas
continuas o probabilisticas.

También pretendemos estudiar nuestro modelo con una primitiva alternativa para la
interaccion de componentes, la difusién o broadcasting en lugar de la sincronizacién, ya
que esta es una primitiva muy usada en el campo de la computacién ubicua.

Por ultimo, hemos encontrado interesantes conexiones entre los conceptos y resultados
discutidos y obtenidos en el capitulo 7 y aquellos estudiados en [DLMS99]. En particular,
el estudio de las restricciones necesarias para preservar la decidibilidad del recubrimiento
para las redes v-RN podrian estar relacionados con estudios recientes en el campo de los
protocolos de seguridad [RS03, RS05].
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Apéndice A

Cdédigo del prototipo

*kok
**x* XML as a Maude data type.
Kkok

*** Version 0.1 3/11/04
Kkok

**%* We omit document prologs/DTDs.
*kok

fmod ATTRIBUTE-LIST is
pr STRING .
sort Attribute Attributelist
subsort Attribute < AttributelList

**x an attribute list is a potentially nil list of String = String pairs
op nil : -> AttributeList [ctor]

op _=_ : String String -> Attribute [prec 39 ctor]

op __ : AttributelList AttributeList -> Attributelist [ctor assoc id: nil]
endfm
fmod XML is

pr ATTRIBUTE-LIST
sorts Prolog Element Document Content
subsort Element String < Content

*** a document consists of a prolog and a root element
op doc : Prolog Element -> Document

*** prolog may be empty
op nil : -> Prolog .

*%* an element has a name, attribute list and content
op [_,_,_] : String AttributeList Content -> Element
[format (d d d s d n++i n--i d)].

*** content is a potentially empty list of elements and character data
op nil : -> Content

255
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op __ : Content Content -> Content [assoc id: nil format (d ni d)]

endfm

3k >k 3k 3k 3k 3k >k >k 3K 3k 5k >k 3k 3k 3k 3k %k >k 3K 3k 5k >k 3k 3k 3k 3k %k >k 3K 5k 3k 5k >k >k >k 3k 3k 3k 3k %k %k 3k 3k 3k 5k %k >k >k 3k 3k 3k 3k %k %k >k >k 3k 5k %k >k %k >k >k %k %k >k %k >k % 3k k

fmod APN is

protecting NAT .
protecting QID .

sorts PlaceB PlaceC
MSPlacesB MSPlacesC MS2PlacesC SetMS2Places MSPlaces
Marking MarkingSet

subsorts PlaceB < MSPlacesB .

subsorts PlaceC < MSPlacesC < MS2PlacesC < SetMS2Places
subsort Marking < MarkingSet

subsort MSPlacesB MSPlacesC < MSPlaces

var n : Nat .

vars P P1 P2 : MSPlacesB .

vars C C1 C2 : MSPlacesC .

vars MM MM1 MM2 : Marking .

vars MS1 MS2 MS : MarkingSet

vars CC CC3 CC4 CC1 CC2 : MS2PlacesC

op emptySetB : -> MSPlacesB .
op emptySetC : -> MSPlacesC .

op _,,_ : MSPlacesB MSPlacesB -> MSPlacesB [comm assoc id: emptySetB prec 10]
op __ : MSPlacesC MSPlacesC -> MSPlacesC [comm assoc id: emptySetC prec 10]

op _*+_ : MS2PlacesC MS2PlacesC -> MS2PlacesC [comm assoc id: emptySetC prec 20]
op _++_ : MSPlacesB MS2PlacesC -> Marking [prec 30]

**x*SET ORDER AND JOIN

op _[=B_ : MSPlacesB MSPlacesB -> Bool .
op _UB_ : MSPlacesB MSPlacesB -> MSPlacesB [comm assoc]
op _[=B_ : MSPlacesC MSPlacesC -> Bool .
op _UB_ : MSPlacesC MSPlacesC -> MSPlacesC [comm assoc]

eq ( emptySetB [=B P ) = true .
ceq (P ,,PL[=BP,, P2 ) = (Pl [=BP2) if P =/= emptySetB .
eq P1 [=B P2 = false [owise]

eq emptySetB UB P = P .



ceq ((P,,P1L)UBC(P,,P2))=P,, (P1UBP2) if P =/= emptySetB .

ceq (P ,,P1)UBP2=P,, (P1UBP2) if P =/= emptySetB [owise]

eq ( emptySetC [=B C ) = true .
ceq (CC1 [sBCC2) = (C1l [=BC2) if C =/= emptySetC .
eq C1l [=B C2 = false [owise]

eq emptySetC UB C = C .
cegq ((CCL)UB(CC2))=C(C1UBC2) if C =/= emptySetC .
ceq (CC1)UBC2=2C (C1UBC2) if C =/= emptySetC [owise]

*x*MULTISET ORDER AND JOINT
op some : MSPlacesC MS2PlacesC MS2PlacesC MS2PlacesC -> Bool .

eq some (C , Cl , CC, CC2) = (C1l [=BC) and (CC [=C CC2)
ceq some ( C, (C1 +cCC1) ,CC, CC2) =

(C1 [=BC) and ((CC1 + CC) [=C CC2))

or some ( C, CC1 , (C1 + CC) , CC2)

if C1 =/= emptySetC /\ CC1l =/= emptySetC .

op _[=C_ : MS2PlacesC MS2PlacesC -> Bool .
op _U_ : MS2PlacesC MS2PlacesC -> MS2PlacesC [comm].

eq emptySetC [=C CC = true .
ceq CC [=C emptySetC = false if CC =/= emptySetC .

ceq C1 [=C C2 + CC = (C1 [=B C2) or (C1 [=C CC)
if C1 =/= emptySetC /\ C2 =/= emptySetC .
ceq ((C1 + CC1) [=C (C2 + CC2)) = ((C1 + CC1) [=C CC2)

or some(C2, (C1 + CC1l) , emptySetC , CC2)
if C1 =/= emptySetC /\ C2 =/= emptySetC /\
CC1 =/= emptySetC /\ CC2 =/= emptySetC .

ceq ((C1 + CC1) [=C C2) = false

if C1 =/= emptySetC /\ CCl =/= emptySetC /\ C2 =/= emptySetC .

op someU : MSPlacesC MS2PlacesC MS2PlacesC MS2PlacesC -> MS2PlacesC .

eq someU ( C, Cl , CC, CC2) = (C1UBC) +2 (CC U CC2)

257

eq someU ( C, (C1 +CC1) , CC, CC2 ) = (( C1 UBC ) +2 ((CCL + CC) U CC2)) =B

someU ( C , CC1 , (C1 + CC) , CC2 )

eq emptySetC U CC = CC .

ceq C1 U (C2 + CC) = ((C1 UB C2) + CC) *B (C2 +2 (C1 U CC))
if C1 =/= emptySetC /\ C2 =/= emptySetC /\ CC =/= emptySetC .
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ceq ((C1 + CC1) U (C2 + CC2)) =
((C2 +2 ((C1 + CC1) U CC2)) #*B someU(C2, (C1 + CC1l) , emptySetC , CC2))
if C1 =/= emptySetC /\ C2 =/= emptySetC /\ CCl =/= emptySetC
or CC2 =/= emptySetC .

ceq C1 U C2 = (C1 UB C2) *B (C1 + C2)
if C1 =/= emptySetC /\ C2 =/= emptySetC .

**%*xMARKING ORDER AND JOIN
op _[=_ : Marking Marking -> Bool .
op _U_ : Marking Marking -> Marking [comm]

eq ((P1 ++ CC1) [= (P2 ++ CC2)) = ((P1 [=B P2) and (CC1 [=C CC2))
eq (P1 ++ CC1) U (P2 ++ CC2) = (P1 UB P2) ++ (CC1 U CC2)

**%*NORMAL FORM IN MARKING SETS

vars SC SC1 SC2 : SetMS2Places

op emptyMarkingSet : -> MarkingSet .
op emptySetMS : -> SetMS2Places .

op _*_ : MarkingSet MarkingSet -> MarkingSet [comm assoc id: emptyMarkingSet]
op _*B_ : SetMS2Places SetMS2Places -> SetMS2Places [comm assoc id: emptySetMS]
ceq P ++ (CC1 *B SC2) = ( P ++ CC1) * ( P ++ 8C2) if SC2 =/=

emptySetMS . ceq CC1 *B CC2 = CC1 if CC1 [=C CC2 .

op _*+2_ : SetMS2Places SetMS2Places -> SetMS2Places [comm]

ceq emptySetMS +2 SC = emptySetMS if SC =/= emptySetMS .

eq CC1 +2 CC2 = CC1 + CC2 .

ceq CC1 +2 (CC2 *B SC) = (CC1 + CC2) *B (CC1 +2 SC) if SC =/= emptySetMS .

ceq (CC1 *B SC1) +2 (CC2 *B SC2) = (CC1 + CC2 ) *B (CC1 +2 SC2) *B

(CC2 +2 SC1) *B (CC2 +2 SC1) if SC1 =/= emptySetMS or SC2 =/= emptySetMS .

endfm

3k >k 3k 3k 3k 3k >k >k 3k 3k 5k >k 3k 3k 3k 3k %k >k 3k 3k 5k %k 3k 3k 3k 3k %k >k 3K 5k 3k 5k %k >k 3k 3k 3k 3k 3k %k >k 5K 5K 3k 5k %k >k >k 3k 3k 5k 3k %k >k >k >k 3k 5k %k >k >k 3k 3k %k 3k %k >k >k >k 3k %k %k %k % 3k %k %k k

fmod REVERSE-RULES is

protecting META-LEVEL .
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op reverse : SModule -> SModule .

var A : Qid .

var B : ImportList

var C : SortSet

var D : SubsortDeclSet
var E : OpDeclSet

var F : MembAxSet

var G : EquationSet

var Rules : RuleSet
var R : Rule

vars T1 T2 : Term .
var AS : AttrSet

eq reverse( mod A is B sorts C . D E F G Rules endm ) =
mod reverse(A) is B sorts C . D E F G reverseRules(Rules) endm .

op reverse : Qid -> Qid .
eq reverse(A) = qid(string(A) + "-REVERSE")

op reverseRules : RuleSet -> RuleSet
eq reverseRules( R Rules ) = reverseRule( R ) reverseRules( Rules )
eq reverseRules( none ) = none

op reverseRule : Rule -> Rule .
eq reverseRule ( r1 T1 => T2 [AS] . )= (rl T2=>T1 [AS] .)

endfm

ok ok 3K K K oK oK oK KK K oK oK ok oK K K oK ok ok oK K K o ok oK ok K 3 ok ok 3K K 3 ok ok K 3K K oK oK oK K K oK ok oK K K ok ok ok K ok ok ok K ok ok ok ok kK K

fmod NETS is

protecting APN .

sorts At PId Place Placel Placeld PlaceSet

sort Colour .

sorts TId TransitionAut TransitionGo TransitionNew TransitionSync
Transition TransitionSet

sorts Services Lambda Go New Aut Sync .

sorts VarEps VarL VarId Var VarSet VarPart VarPartSet

sorts Flow Net NetSystem .

sort ResultPart

subsorts Aut Sync New Go < Lambda .

subsort String < PId TId Services VarEps VarL VarId .

subsorts PlaceB Placeld PlacelL < Place < PlaceSet

subsorts TransitionAut TransitionGo TransitionNew TransitionSync <
Transition < TransitionSet

subsorts VarEps VarL VarId < Var < VarSet < VarPart < VarPartSet



260 APENDICE A.

subsorts Place Flow < Net < NetSystem .

**%* Place < Net in order to admit isolated places
subsort At < Placel < PlaceC .

subsort Placeld < PlaceC .

op @{_} : Nat -> At [prec 5]
op @{_} : Qid -> At [prec 5]

ops black locality identifier : -> Colour .
op new : -> New .

op go : —> Go .

op tau : -> Aut

op _7?7 : Services -> Sync .

op _! : Services -> Sync .

*x*Variables

op eps : -> VarEps .

CODIGO DEL PROTOTIPO

op _&_ : VarSet VarSet -> VarSet [assoc comm prec 10]

op emptyV : -> VarSet
eq emptyV & x = x .

eq V&V=V.

op _;_ : VarPart VarPart -> VarPart [assoc comm prec 20]

op _;;_ : VarPartSet VarPartSet -> VarPartSet [assoc comm prec 30]
eq Prs ;; Prs = Prs . ***En Maude no se permite assoc + idem

vars V V1 V2 : VarSet

vars Prl Pr Pr2 : VarPart

vars Prs Prsl Prs2 : VarPartSet
vars x y z x1 x2 y1 y2 z1 z2 : Var .

*%x%0RDER IN SETS OF VARIABLES
op _<<_ : VarSet VarSet -> Bool .

eq emptyV << V = true .

eq V << V = true .

eq V<KV & V1l = true .

eq V& V1 <<V & V2 =1V1<KV2.
eq V1 << V2 = false [owise]

vars s : Services
op “_ : Sync —-> Sync

eq (s ?) =s !
eq (s !) =s7?



op [L,_] : TId Aut -> TransitionAut
op [_,_] : TId Go -> TransitionGo

op [L,_] : TId New -> TransitionNew .
op [_,_] : TId Sync -> TransitionSync

op ‘(_,_¢) : PId Colour -> Place
var pid : PId .
mb (pid,black) : PlaceB .

mb (pid,locality) : Placel .
mb (pid,identifier) : Placeld .

op _-_->_ : PlaceB VarEps Transition -> Flow .
op _-_->_ : Placel VarL Transition -> Flow .
op _-_—->_ : Placeld VarId Transition -> Flow .
op _-_->_ : Transition VarEps PlaceB -> Flow .
op _-_->_ : Tramsition VarL PlaceL -> Flow .
op _-_->_ : Tramsition VarId Placeld -> Flow .

op TSet : TransitionSet TransitionSet -> TransitionSet [assoc comm id: emptyT]
op PSet : PlaceSet PlaceSet -> PlaceSet [assoc comm id: emptyP]

op emptyT : -> TransitionSet

op emptyP : -> PlaceSet

var TS : TransitionSet

var PS : PlaceSet

eq TSet(t,t) =t . eq PSet(p,p) =p .

op emptyNet : -> Net

op _,_ : Net Net -> Net [assoc comm id: emptyNet prec 10]

op _—_ : NetSystem NetSystem -> NetSystem [assoc comm id: emptyNet prec 30]

*x*AUXILIARY OPERATIONS

*x*Union of sets T, P and F

vars t tl t2 : Tramnsition .

vars ts tsl ts2 : TransitionSync
var p : Place .

vars N N1 N2 : Net

vars NS NS1 NS2 : NetSystem .

261
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op T : NetSystem -> TransitionSet

eq T(emptyNet) = emptyT .

eq T(p) = emptyT .

eq T(((p - x —>1t) , N) - NS)
eq T(((t - x > p), N) - NS) =

= TSet(t,T(N - NS))
TSet (t,T(N - NS))

op member : Transition NetSystem -> Net .

ceq member (t,N) = N if member(t,T(N))
ceq member (t,NS1 - NS2) = if member (t,T(NS1)) then
member (t,NS1) else member(t,NS2) fi
if NS1 =/= emptyNet and NS2 =/= emptyNet .

op member : Transition TransitionSet -> Bool .

eq member (t,TSet(t,TS))= true .
ceq member (t,TSet(t1,TS))= member(t,TS) if t =/= t1 .
eq member(t,emptyT) = false .

vars tid tidl tid2 : TId .
var 1lm : Lambda .
vars sl s2 : Sync .

***0Jutput and input variables

op 0 : Transition NetSystem -> VarSet .

eq 0(t,p) = emptyV .
eq 0(t,(p - x> 1t)) =x .
eq 0(t,(t2 - x ->p)) = emptyV .
ceq 0(t,(N1 , N2)) = 0(t,N1) & 0(t,N2) if N1 =/= emptyNet /\ N2 =/= emptyNet .
ceq 0(t,(NS1 - NS2)) = 0(t,NS1) & 0(t,NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet

op I : Transition NetSystem -> VarSet .

eq I(t,p) = emptyV .
eq I(t,(p - x => t2)) = emptyV .
eq I(t,(t - x > p)) =x .
ceq I(t,(N1 , N2)) = I(t,N1) & I(t,N2) if N1 =/= emptyNet /\ N2 =/= emptyNet .
ceq I(t,(NS1 - NS2)) = I(t,NS1) & I(t,NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet

op Vars : Transition NetSystem -> VarSet .
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eq Vars(t,NS) = 0(t,NS) & I(t,NS)

**xColoured output and input variables

op OC : Transition Colour NetSystem -> VarSet .
eq 0C(t,c,p) = emptyV .

eq 0C(t,c,((pid,c) - x => t)) =x .
ceq 0C(t,c,((pid,c2) - x -> t2)) = emptyV if t =/= t2 or c =/= c2 .
eq 0C(t,c,(t2 - x -> p)) = emptyV .
ceq 0C(t,c,(N1 , N2)) = 0C(t,c,N1) & 0OC(t,c,N2)
if N1 =/= emptyNet /\ N2 =/= emptyNet
ceq 0C(t,c,(NS1 - NS2)) = 0C(t,c,NS1) & 0C(t,c,NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet .

var I : Qid .

eq 0C(t,locality, (@{I} - atVar -> t)) = atVar .
eq 0C(t,identifier, (@{I} - atVar -> t)) = emptyV .
ceq 0C(t,c, (@{I} - atVar -> t2)) = emptyV if t =/= t2 .

op IC : Transition Colour NetSystem -> VarSet .

eq IC(t,c,p) = emptyV .
eq IC(t,c,(p - x -> t2)) = emptyV .
eq IC(t,c,(t - x -> (pid,c))) = x .
ceq IC(t,c,(t2 - x -> (pid,c2))) = emptyV if t =/= t2 or c =/= c2 .
ceq IC(t,c,(N1 , N2)) = IC(t,c,N1) & IC(t,c,N2)
if N1 =/= emptyNet /\ N2 =/= emptyNet .
ceq IC(t,c,(NS1 - NS2)) = IC(t,c,NS1) & IC(t,c,NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet
eq IC(t,locality,(t - atVar -> @{I})) = atVar .
eq IC(t,identifier,(t - atVar -> @{I})) = emptyV .
ceq IC(t,c,(t2 - atVar -> @{I})) = emptyV if t =/= t2 .

op 0OCC : Transition NetSystem -> VarSet .
eq 0CC(t,NS) = 0C(t,locality,NS) & OC(t,identifier,NS)

op 0CC : TransitionSync TransitionSync NetSystem -> VarSet .
eq 0CC(ts1,ts2,NS) = 0CC(ts1,NS) & OCC(ts2,NS)

op ICC : Transition NetSystem -> VarSet .
eq ICC(t,NS) = IC(t,locality,NS) & IC(t,identifier,NS)

op ICC : TransitionSync TransitionSync NetSystem -> VarSet .
eq ICC(tsl,ts2,NS) = ICC(ts1,NS) & ICC(ts2,NS)

op VarsC : Transition Colour NetSystem -> VarSet .
eq VarsC(t,c,NS) = 0C(t,c,NS) & IC(t,c,NS)
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op VarsC : TransitionSync TransitionSync Colour NetSystem -> VarSet
eq VarsC(t1,t2,c,NS) = VarsC(tl,c,NS) & VarsC(t2,c,NS)

*** Preconditions and postconditions
vars ¢ cl c2 : Colour .
op Pre : Transition Colour NetSystem -> MSPlacesC .

eq Pre(t,c,p) = emptySetC .
eq Pre(t,c,((pid,c) - x -> t)) = (pid,c)
ceq Pre(t,c,((pid,c2) - x -> t2)) = emptySetC if t =/= t2 or ¢ =/= c2 .
eq Pre(t,locality, (@{I} - atVar -> t)) = @{I} .
eq Pre(t,identifier, (€{I} - atVar -> t)) = emptySetC .
ceq Pre(t,c,(@{I} - atVar -> t2)) = emptySetC if t =/= t2 .
eq Pre(t,c,(t2 - x -> p)) = emptySetC .
ceq Pre(t,c,(N1 , N2)) = Pre(t,c,N1) Pre(t,c,N2)
if N1 =/= emptyNet /\ N2 =/= emptyNet .
ceq Pre(t,c,(NS1 - NS2)) = Pre(t,c,NS1) Pre(t,c,NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet

op Post : Transition Colour NetSystem -> MSPlacesC .

eq Post(t,c,p) = emptySetC .
eq Post(t,c,(t - x -> (pid,c))) = (pid,c)
ceq Post(t,c,(t2 - x -> (pid,c2))) = emptySetC if t =/= t2 or c =/= c2 .
eq Post(t,c,(p - x -> t2)) = emptySetC .
ceq Post(t,c,(N1 , N2)) = Post(t,c,N1) Post(t,c,N2)
if N1 =/= emptyNet /\ N2 =/= emptyNet .
ceq Post(t,c,(NS1 - NS2)) = Post(t,c,NS1) Post(t,c,NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet .
eq Post(t,locality,(t - atVar -> @{I})) = @{I} .
eq Post(t,identifier,(t - atVar -> @{I})) = emptySetC .
ceq Post(t,c,(t2 - atVar -> @{I})) = emptySetC if t =/= t2 .

op Pre : Transition VarSet NetSystem -> MSPlacesC .

eq Pre(t,x,p) = emptySetC .

eq Pre(t,x,(p - x > t)) =p .

ceq Pre(t,x,(p - x2 -> t2)) = emptySetC if t =/= t2 or x =/= x2 .
eq Pre(t,x,(t2 - x2 -> p)) = emptySetC .

eq Pre(t,x,(N1 , N2)) = Pre(t,x,N1) Pre(t,x,N2)

eq Pre(t,x,(NS1 - NS2)) = Pre(t,x,NS1) Pre(t,x,NS2)

eq Pre(t,emptyV,NS) = emptySetC .

eq Pre(t,x & V,NS) = Pre(t,x,NS) Pre(t,V,NS)

op Post : Transition VarSet NetSystem -> MSPlacesC .

eq Post(t,x,p) = emptySetC .
eq Post(t,x,(t - x ->p)) =p .
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ceq Post(t,x2,(t2 - x -> p)) = emptySetC if t =/= t2 or x =/= x2 .
eq Post(t,x,(p - x2 -> t2)) = emptySetC .

eq Post(t,x,(N1 , N2)) = Post(t,x,N1) Post(t,x,N2)

eq Post(t,x,(NS1 - NS2)) = Post(t,x,NS1) Post(t,x,NS2)

eq Post(t,emptyV,NS) = emptySetC .

eq Post(t,x & V,NS) = Post(t,x,NS) Post(t,V,NS)

op PreB : Transition VarSet NetSystem -> MSPlacesB .

eq PreB(t,x,p) = emptySetB . eq PreB(t,x,(p - x -> t)) =p .

ceq PreB(t,x,(p - x2 -> t2)) = emptySetB if t =/= t2 or x =/= x2 .
eq PreB(t,x,(t2 - x2 -> p)) = emptySetB .

eq PreB(t,x,(N1 , N2)) = PreB(t,x,N1) ,, PreB(t,x,N2)

eq PreB(t,x,(NS1 - NS2)) = PreB(t,x,NS1) ,, PreB(t,x,NS2)

eq PreB(t,emptyV,NS) = emptySetB .

eq PreB(t,x & V,NS) = PreB(t,x,NS) ,, PreB(t,V,NS)

op PostB : Transition VarSet NetSystem -> MSPlacesB .

eq PostB(t,x,p) = emptySetB .

eq PostB(t,x,(t - x ->p)) =p .

ceq PostB(t,x2,(t2 - x -> p)) = emptySetB if t =/= t2 or x =/= x2 .
eq PostB(t,x,(p - x2 -> t2)) = emptySetB .

eq PostB(t,x,(N1 , N2)) = PostB(t,x,N1) ,, PostB(t,x,N2)

eq PostB(t,x,(NS1 - NS2)) = PostB(t,x,NS1) ,, PostB(t,x,NS2)

eq PostB(t,emptyV,NS) = emptySetB .

eq PostB(t,x & V,NS) = PostB(t,x,NS) ,, PostB(t,V,NS)

*** Synchronizing transitions compatibility

op comp : Transition Transition NetSystem -> Bool .

eq comp ([tidl,s1],[tid2,s2],NS) = (sl == (= s2)) and
(Icc([tidl,s1], [tid2,s2] ,NS)<<0CC([tidl,s1], [tid2,s2],NS))
eq comp ( t1 , t2 , NS ) = false [owise]

**xVariable partition generation

op {_,_} : VarPartSet Nat -> ResultPart .

op addLeft : Var VarPartSet -> VarPartSet

eq addLeft(x, (V1 ; V2)) = ( (x & V1) ; V2 )
eq addLeft(x, (Prsl ;; Prs2)) = addLeft(x,Prsl) ;; addLeft(x,Prs2)

op addRight : Var VarPartSet -> VarPartSet

eq addRight(x , (V1 ; V2)) = (V1 ; (x & V2) )
eq addRight(x , (Prsl ;; Prs2)) = addRight(x,Prsl) ;; addRight(x,Prs2)
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op atVar : -> VarL .

op split : VarSet -> VarPartSet
*kxconjunto de maneras de partir en 2

eq split(x & y) = (x ; y)
ceq split(x & V) = (x ; V) ;; addLeft(x,Prs) ;; addRight(x,Prs)
if Prs := split(V)

op merge : VarPartSet VarPartSet -> VarPartSet

eq merge(Prl , Pr2) = Prl ; Pr2 .
eq merge(Prl, (Pr2 ;; Prs)) = (Prl ; Pr2) ;; merge(Prl,Prs)
eq merge((Pr ;; Prsl) , Prs2) = merge(Pr,Prs2) ;; merge(Prsl,Prs2)

op Parts : VarSet -> VarPartSet

ceq Parts(V) = V ;; PartsI(Prs) if Prs := split(V) [owise]
eq Parts(x) = x

eq Parts(emptyV) = emptyV .

op PartsI : VarPartSet -> VarPartSet

ceq PartsI(V1 ; V2) = Prs
if Prsi Parts(V1) /\ Prs2 := Parts(V2) /\
Prs := merge(Prsl,Prs2)
eq PartsI(Prsl ;; Prs2) = PartsI(Prsl) ;; PartsI(Prs2)

endfm

3k >k 3k 3k 3k 3k >k >k 3K 3k 5k >k 3k 3k 3k 3k %k >k 3K 3k 5k >k 3k 3k 3k 3k %k >k 3K 5k 3k 5k >k >k >k 3k 3k 3k 3k %k >k 3k 3k 3k 5k >k >k >k >k 3k 3k 3k %k %k >k >k 3k 5k %k %k %k > >k %k %k %k %k > % 3k k

mod NETS2APN is

including NETS .
protecting APN .
protecting META-LEVEL .

sort TTermNat
subsort PlacelL < Place

var pl : Place

vars ¢ cl c2 : Colour .

vars pid plid p2id : PId .

vars 1m 1lml 1m2 : Lambda .

var t : Transition .

vars Pr Prl Pr2 : VarPart

vars Prs Prsl Prs2 : VarPartSet
vars NS NS1 NS2 : NetSystem .
vars Netl Net2 : Net
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var n m nl n2 n3 : Nat

var MSB MS1B MS2B : MSPlacesB .

var MS MS1 MS2 MS3 MS4 : MSPlacesC .

var T T1 T2 T’1 T’2 T3 T4 T1B T’1L T’2L T1iL T1I T2B T2L T2I : Term .
var V V1 V2 : VarSet

op addAtPlaces : NetSystem -> NetSystem .

ceq addAtPlaces(NS1 - NS2) = addAtPlaces(NS1) - addAtPlaces(NS2)
if NS1 =/= emptyNet /\ NS2 =/= emptyNet
eq addAtPlaces(Netl) = Netl , addAtPlaces(ident(Netl),T(Net1))

op addAtPlaces : Qid TransitionSet -> Net

eq addAtPlaces(I,emptyT) = emptyNet
eq addAtPlaces(I,TSet(ts,TrS)) =
(ts - atVar -> @{I}) , (@{I} - atVar -> ts) , addAtPlaces(I,TrS)
eq addAtPlaces(I,TSet(tGo,TrS)) = addAtPlaces(I,TrS)
eq addAtPlaces(I,TSet(tAut,TrS)) = addAtPlaces(I,TrS)
eq addAtPlaces(I,TSet(tNew,TrS)) addAtPlaces(I,TrS)

***xFresh variables
op Vf : Nat -> Qid . eq Vf(n) = qid("VF" + char(n) + ":MSPlacesC")

var R : SModule

vars MM TM TM1 TM2 TM3 : Term .
var I : Qid .

var SO : Sort

var SU : Substitution .

var RL : Rule .

var RLS : RuleSet

var s : Services

var tid : TId .

var tAut : TransitionAut

var tNew : TransitionNew .

var tGo : TransitionGo

vars ts tl t2 : TransitionSync
vars x y : Var .

vars p q : Place .

vars qidl qid2 : Qid .

op {_,_,_} : Term Term Nat -> TTermNat
op TrRule : Nat Transition VarPart NetSystem -> TTermNat
ceq TrRule(n,t,V,NS) =
{__[VE(n) ,upTerm(MS1)],’ __[Vf(n) ,upTerm(MS2)], n + 1}

if MS1 := Pre(t,V,NS) /\ MS2 := Post(t,V,NS)

ceq TrRule(n,t,(Prl ; Pr2),NS) = {’_+_[T1,T’1],’_+_[T2,T’2],n2}
if {T1,T2,n1} := TrRule(n,t,Pr1,NS) /\
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{T’1,T’2,n2} := TrRule(nil,t,Pr2,NS)

op TrRuleNew : Nat TransitionNew NetSystem -> TTermNat
ceq TrRuleNew(n,tNew,NS) = {upTerm(emptySetC),upTerm(MS2), n + 1}
if MS2 := Post(tNew,identifier,NS)

*** The place @{I} characterizes the location of net labelled by I

op TrRuleGoEq : Nat TransitionGo NetSystem -> TTermNat
ceq TrRuleGoEq(n,tGo,NS) =
{’ __[upTerm(@{qid1}) ,upTerm(MS1) ,Vf(n)],
’__[upTerm(@{qid1}) ,upTerm(MS2) ,Vf(n)],
n + 1}
if qidl := numbering(tGo,NS) /\
MS1 := Pre(tGo,locality,NS) /\
MS2 := Post(tGo,locality,NS)

op TrRuleGoNEq : Nat TransitionGo NetSystem -> TTermNat
ceq TrRuleGoNEq(n,tGo,NS) =
{’_+_[’__[upTerm(@{qid1}) ,Vf(n)],
> __[upTerm(MS1) ,Vf(n + 111,
’_+_[VE(n),’ __[upTerm(@{qidl}),
upTerm(MS2) ,VEf(n + 1)11,
n+2%
if gidl := numbering(tGo,NS) /\
MS1 Pre(tGo,locality,NS) /\
MS2 := Post(tGo,locality,NS)

op TrRuleSync : Nat Transition Transition Colour
VarPart NetSystem -> TTermNat

ceq TrRuleSync(n,t1,t2,c,V,NS) =
{’__[Vf(n),upTerm(MS1 MS3)],
> __[VE(n) ,upTerm(MS2 MS4)], n + 1}
if MS1 := Pre(t1,V,NS) /\

MS2 := Post(t1,V,NS) /\
MS3 := Pre(t2,V,NS) /\
MS4 := Post(t2,V,NS)

ceq TrRuleSync(n,t1,t2,c,(Prl ; Pr2),NS) =
{’_+_[T1,T’1],’ _+_[T2,T’2],n2}
if {T1,T2,n1} := TrRuleSync(mn,tl,t2,c,Pri,NS) /\
{T’1,T°2,n2} := TrRuleSync(nil,tl1,t2,c,Pr2,NS)

op TransitionRule : Transition VarPartSet
VarPartSet NetSystem -> RuleSet

op atTransition : Transition NetSystem -> At .
eq atTransition(t,NS) = @{ident (member (t,NS))}

op labelling : Transition -> Qid .
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eq labelling([tid,1m]) = getName(upTerm(tid))

op minid : Qid Qid -> Qid .
eq minid(qidl,qid2) =
if string(getName(upTerm(qidl))) < string(getName (upTerm(qid2)))
then qidl else qid2 fi .

**x We labelled each net by the minimal name of its places
**x* (since they are disjoint)

op ident : Net -> Qid . ceq ident(Netl , Net2) =
minid(ident (Net1) ,ident (Net2)) if Netl =/= emptyNet /\ Net2 =/=
emptyNet . eq ident(@{I}) = I . eq ident((pid,c)) =

getName (upTerm(pid)) . eq ident((pl - x -> t)) = ident(pl) . eq
ident((t - x -> pl)) = ident(pl)

op numbering : Transition NetSystem -> Qid . ceq numbering(t,NS) =
ident (Net1) if Netl := member(t,NS)

ceq TransitionRule(tAut,Pr1,Pr2,NS) (rl T1 => T2
[label(labelling(tAut))] .) if T1B := upTerm(PreB(tAut,eps,NS)) /\
T2B := upTerm(PostB(tAut,eps,NS)) /\ {TiL,T2L,n} :=
TrRule(50,tAut,Pr1,NS) /\ {T1I,T2I,nl1} := TrRule(m,tAut,Pr2,NS) /\
T1 := >_++_[’_¢,¢,_[T1B, ’P:MSPlacesB],’ _+_[T1L,T1I,’II:MS2PlacesC]] /\
T2 := ’_++_[’_¢,¢,_[T2B, ’P:MSPlacesB],’ _+_[T2L,T2I,’II:MS2PlacesC]]

*** We assume that "new" transitions do not have id preconditions.

ceq TransitionRule(tNew,Pr1,Pr2,NS) = (rl T1 => T2
[label(labelling(tNew))] .) if T1B := upTerm(PreB(tNew,eps,NS)) /\
T2B := upTerm(PostB(tNew,eps,NS)) /\ {TiL,T2L,n} :=
TrRule(50,tNew,Pr1,NS) /\ {T1I,T2I,n1} := TrRuleNew(n,tNew,NS) /\
Tl := >_++_[’_¢,¢,_[T1B,’P:MSPlacesB],’ _+_[T1L,T1I,’II:MS2PlacesC]] /\
T2 := ’_++_[’_¢,¢,_[T2B, ’P:MSPlacesB],’ _+_[T2L,T2I,’II:MS2PlacesC]]

ceq TransitionRule(tGo,Pr1,Pr2,NS) =
(rl T1 => T2[label(qid(string(labelling(tGo)) + "Eq"))] .)
(rl T3 => T4 [label(qid(string(labelling(tGo)) + "NEq"))] .)
if T1B := upTerm(PreB(tGo,eps,NS)) /\
T2B := upTerm(PostB(tGo,eps,NS)) /\

{T’1L,T’2L,n} := TrRuleGoNEq(50,tGo,NS) /\

{T1L,T2L,m} := TrRuleGoEq(50,tGo,NS) /\

{T11I,T2I,n1} := TrRule(n,tGo,Pr2,NS) /\

T1 := > _++_[’_¢,¢,_[T1B,’P:MSPlacesB],’_+_[T1L,T1I,’II:MS2PlacesC]] /\
T2 := > _++_[’_¢,¢,_[T2B, P:MSPlacesB],’_+_[T2L,T2I,’II:MS2PlacesCl] /\
T3 := > _++_[’_¢,¢,_[T1B,’P:MSPlacesB],’_+_[T’1L,T1I,’II:MS2PlacesC]] /\
T4 := 7 _++_[’_¢,¢,_[T2B,’P:MSPlacesB],’_+_[T’2L,T2I,’II:MS2PlacesC]]

eq TransitionRule(t , (Prl ;; Prsl) ,Prs2,NS) =



270 APENDICE A. CODIGO DEL PROTOTIPO

TransitionRule(t,Pr1,Prs2,NS) TransitionRule(t,Prsi,Prs2,NS)
eq TransitionRule(t , Prsi ,(Pr2 ;; Prs2),NS) =
TransitionRule(t,Prs1,Pr2,NS) TransitionRule(t,Prsi,Prs2,NS)

op TransitionRule : Transition NetSystem -> RuleSet

eq TransitionRule(t,NS) =
TransitionRule(t,Parts(VarsC(t,locality,NS)) ,Parts(VarsC(t,identifier,NS)),NS)

op TransitionRuleSync : TransitionSync TransitionSync
VarPart VarPart NetSystem -> RuleSet

ceq TransitionRuleSync (t1,t2,Pr1,Pr2,NS) =
(rl T1 => T2 [label(labelling(t1))] .)
if T1B := upTerm(PreB(tl,eps,NS) ,, PreB(t2,eps,NS)) /\
T2B := upTerm(PostB(t1l,eps,NS) ,, PostB(t2,eps,NS)) /\
{T1L,T2L,n} := TrRuleSync(50,t1,t2,locality,Pr1,NS) /\
{T1I,T2I,n1} := TrRuleSync(n,tl,t2,identifier,Pr2,NS) /\
T1 := >_++_[’_¢,¢,_[T1B,’P:MSPlacesB],’ _+_[T1L,T1I,’II:MS2PlacesC]] /\
T2 := ’_++_[’_¢,¢,_[T2B, ’P:MSPlacesB],’ _+_[T2L,T2I,’II:MS2PlacesC]]

eq TransitionRuleSync(t1,t2 , Prs , (Pr2 ;; Prs2),NS)
TransitionRuleSync(t1,t2,Prs,Pr2,NS)
TransitionRuleSync(t1,t2,Prs,Prs2,NS)

eq TransitionRuleSync(t1,t2 , (Prl ;; Prsl) , Prs,NS)
TransitionRuleSync(t1l,t2,Pr1,Prs,NS)
TransitionRuleSync(t1,t2,Prs1,Prs,NS)

op TransitionRuleSync : TransitionSync TransitionSync NetSystem -> RuleSet

eq TransitionRuleSync(t1,t2,NS) =
TransitionRuleSync(t1l,t2,Parts(VarsC(t1l,t2,locality,NS)),
Parts(VarsC(t1,t2,identifier,NS)),NS)

op allComp : TransitionSync NetSystem NetSystem -> RuleSet

ceq allComp(ts, ( NS1 - NS2 ) , NS) = allComp(ts,NS1,NS) allComp(ts,NS2,NS)
if NS1 =/= emptyNet and NS2 =/= emptyNet

ceq allComp(ts, (Netl , Net2) , NS) allComp(ts,Net1,NS) allComp(ts,Net2,NS)
if Netl =/= emptyNet and Net2 =/= emptyNet

eq allComp(ts, ( tNew - x -> p ) , NS) = none

eq allComp(ts, ( tAut - x => p ) , NS) = none

eq allComp(ts, ( tGo - x -> p ) , NS) = none .

eq allComp(ts, ( t1 - x -> p ),NS) =
if comp(ts,t1,NS) then TransitionRuleSync(ts,t1,NS) else none fi .

eq allComp(ts, ( p - x => tNew ) , NS) = none

eq allComp(ts, ( p - x -> tAut ) , NS) = none

eq allComp(ts, ( p - x -> tGo ) , NS) = none .

eq allComp(ts, ( p - x -> t1 ),NS) =

if comp(ts,t1,NS) then TransitionRuleSync(ts,t1,NS) else none fi .

vars TrS TrS1 TrS2 : TransitionSet



op rules : NetSystem -> RuleSet
eq rules(NS) = rules(T(NS) , NS)

op rules : TransitionSet NetSystem -> RuleSet

eq rules(TrS,emptyNet) = none .

eq rules(tAut , NS) = TransitionRule(tAut,NS)

eq rules(tNew , NS) = TransitionRule(tNew,NS)

eq rules(tGo , NS) = TransitionRule(tGo,NS)

eq rules([tid , s 7] , NS) = allComp([tid , s 7] , NS , NS)

eq rules([tid , s !1 , NS) = nomne

ceq rules(TSet(TrS1,TrS2),NS) = rules(TrS1,NS) rules(TrS2,NS)
if TrS1 =/= emptyT and TrS2 =/= emptyT .

op idDef : NetSystem -> OpDeclSet

eq idDef ((plid,c)) = (op getName(upTerm(plid)) : nil -> ’PId[none]
eq idDef (((pid,c) - x -> [tid,1m])) = idDef((pid,c))
eq idDef (([tid,1m] - x -> (pid,c))) = idDef ((pid,c))
ceq idDef ((Netl , Net2) ) = idDef(Netl) idDef (Net2)
if Netl =/= emptyNet and Net2 =/= emptyNet
ceq idDef (NS1 - NS2) = idDef(NS1) idDef (NS2)
if NS1 =/= emptyNet and NS2 =/= emptyNet

op module0f : NetSystem -> SModule

eq moduleOf (NS) =

(mod ’MSPN is

including °’NETS

including ’META-LEVEL .
sorts none . *** sorts
none *** subsorts

idDef (NS)

none **x membership axioms
none *** equations
rules(addAtPlaces(NS)) *x** rules
endm)

**x Version of module0f in which we use strings as identifiers
**x* of places and transitions

op module0fStr : NetSystem -> SModule
eq module0fStr (NS) =
(mod °MSPN is

including ’NETS

including ’META-LEVEL .

sorts none

none *** subsorts

none ***not needed, now they are strings
none *** membership axioms

)
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none *** equations
rules(addAtPlaces(NS)) *x** rules
endm)

endm
ok ok oK K K K oK oK oK K K o oK oK oK K o ok ok ok K K o ok ok ok 3 ok ok 3K K ok ok K 3K K K ok oK 3K K oK ok ok K K ok ok ok ok ok ok ok ook ok kK ok oK

mod COVERABILITY is

protecting NETS2APN .
protecting EXT-BOOL .
protecting REVERSE-RULES
protecting META-LEVEL .

sort TermSet

subsort Term < TermSet

op empty : —-> TermSet

op set : TermSet TermSet -> TermSet [assoc comm idem id: empty]

op _=<_ : MarkingSet MarkingSet -> Bool .
***que representan ideales

eq emptyMarkingSet =< MS = true .
ceq MS =< emptyMarkingSet = false if MS =/= emptyMarkingSet

eq MMM1 =< MMM2 = MMM2 [= MMM1
ceq MMM1 =< MMM2 * MS = (MMM2 [= MMM1) or (MMM1 =< MS)
if MS =/= emptyMarkingSet .
ceq ((MMM1 * MS1) =< MS2) = MMM1 =< MS2 and MS1 =< MS2
if MS1 =/= emptyMarkingSet /\ MS2 =/= emptyMarkingSet

var netModule : SModule
vars MM1 MM2 : TermSet
var R : SModule

vars MM TM TM1 TM2 TM3 : Term .
var I : Qid .

var n : Nat .

var TS TS2 : TermSet
var SO : Sort

var SU : Substitution .
var RL : Rule .

var RLS : RuleSet

op oneRule : TermSet Qid Nat TermSet SModule -> TermSet

ceq oneRule ( TM , I , n , TS , netModule ) =

oneRule ( TM , I , n+ 1, set ( TS, TM2 ) , netModule )

if { TM2 , SO , SU } := metaApply( netModule , TM , I , none, n )
ceq oneRule ( TM , I , n , TS , netModule ) = TS



if metaApply( netModule , TM , I , none , n ) == failure
eq oneRule ( set (TM , TS ) , I , n , TS2 , netModule ) =
set ( oneRule ( TM , I , n , TS2 , netModule ) ,
oneRule ( TS , I , n , TS2 , netModule ) )

**xxx*x*COVERABILITY

vars PP1 PP2 : MSPlacesB .

vars PPI PPI1 PPI2 : MSPlacesC .

vars MMM MMM1 MMM2 MMM3 MMM4 : Marking .
vars TL TL1 TL2 : TermList

vars V V1 V2 : Variable

vars C C1 C2 : Constant

op needed : TermList -> TermList

eq needed ( (MM , TL) ) = needed ( MM ) , needed ( TL )

eq needed (’_+_[TL , V]) = needed(’_+_[TL])

eq needed (’_+_[V , TL]) = needed(’_+_[TL])

eq needed (’_+_[MM,TL]) = ’_+_[needed((MM,TL))] [owisel

eq needed (’_+_[MM]) = needed(MM)

eq needed(V) = if getType(V) == ’MSPlacesB then
’emptySetB.MSPlacesB else ’emptySetC.MSPlacesC fi .

eq needed(’“(_‘,_)[C1,C2]) = »“(_“,_9)[C1,C2]
eq needed (C) = C .
eq needed (’_‘{_‘}[C,TM]) = ’>_‘{_‘}[C,TM]

eq needed (CQ@‘{_¢}[TM]) = ’@‘{_‘}[TM]
eq needed (’__[V,TL]) = needed(’__[TL])
eq needed (’__[TL,V]) = needed(’__[TL])

eq needed (’__[MM,TL]) = ’__[needed((MM,TL))] [owise]

eq needed (’__[MM]) = needed(MM)

eq needed (°_¢,‘,_[V,TL]) = needed(’_¢,‘,_[TL])

eq needed (’_¢,‘,_[TL,V]) = needed(’_°¢,‘,_[TL])

eq needed (’_°¢,_¢,[MM,TL]) = ’_¢,‘,_[needed((MM,TL))] [owisel]

eq needed (’_¢,‘,_[MM]) = needed(MM)

eq needed (’_++_[ TM1 , TM2 ] ) = ’_++_[ needed(TM1) , needed(TM2) ]

op upMarkingSet : MarkingSet -> TermSet

eq upMarkingSet ( MMM1 ) = upTerm( MMM1 )
ceq upMarkingSet ( MMM1 * MS ) = set(upTerm(MMM1) ,upMarkingSet (MS))
if MS =/= emptyMarkingSet

op downMarkingSet : TermSet -> MarkingSet

eq downMarkingSet ( empty ) = emptyMarkingSet
eq downMarkingSet ( MM ) = downTerm( MM , emptySetB ++ emptySetC)
ceq downMarkingSet ( set (MM , TS ) ) =
downTerm ( MM , emptySetB ++ emptySetC) * downMarkingSet ( TS )
if TS =/= empty .
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op Pre : MarkingSet SModule RuleSet -> MarkingSet

ceq Pre ( MMM * MS , netModule , RLS ) =
Pre ( MMM , netModule , RLS ) * Pre ( MS , netModule,RLS )
if MS =/= emptyMarkingSet
ceq Pre ( MMM , netModule , RL RLS ) =
Pre ( MMM , netModule , RL ) *
Pre ( MMM , netModule , RLS ) if RLS =/= none .
eq Pre ( MMM , netModule , rl TM1 => TM2 [label( I )] . ) =
PreV (MMM U downTerm(needed(TM1),emptySetB ++ emptySetC),I,netModule)

vars MS MS1 MS2 MS4 MS3 : MarkingSet
op PreV : MarkingSet Qid SModule -> MarkingSet

eq PreV ( MS , I , netModule ) =
downMarkingSet ( oneRule (upMarkingSet( MS ) , I , O , empty , netModule ))

op addMarkings : MarkingSet MarkingSet -> MarkingSet

eq addMarkings(MMM1,MS) = if MMM1 =< MS then MS else MMM1 * MS fi .
ceq addMarkings(MS1 * MS2, MS) = addMarkings(MS1,MS) * addMarkings(MS2,MS)
if MS1 =/= emptyMarkingSet /\ MS2 =/= emptyMarkingSet

*okk
Invariante de coveri

MS2 =< MS1
Pre(MS1 - MS2) =< MS1
not (MMM1 =< MS1)

Termination: MMM1 =< Pre(MS2) => true
Pre(MS2) =< MS1 =< false

op coveri : Marking MarkingSet MarkingSet SModule RuleSet -> Bool .
ceq coveri(MMM1,MS1,MS2,netModule,RLS) = MMM1 =< MS or-else

if MS =< MS1 then false

else coveri(MMM1,addMarkings(MS,MS1),MS,netModule,RLS) fi

if MS := Pre(MS2,netModule,RLS)

op cover : Marking Marking SModule -> Bool .

ceq cover ( MMM1 , MMM2 , netModule ) = MMM2 [= MMM1 or-else
coveri ( MMM1 , MMM2 , MMM2 , R , getRls(R) ) if R := reverse(netModule)

endm
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mod

inc
inc
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var
var
var
var
var
var
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var
var

op

op
€q

€q

op
op
op
op
op
op

example.maude
XML2NETS is

luding TRANSLATION .
luding NETS2APN .

luding COVERABILITY .

s E E1 E2 : Element .
s S S1 82 : String .

s A Al A2 : Attribute
s AL AL1 AL2 : Attributelist
s C C1 C2 : Content
PS : PlaceSet

TS : TransitionSet

s : Services

p : Place .

t : Transition .

x : Var .

c : Colour .

1m : Lambda .

n : Nat

translate : Element -> NetSystem .

translatedNet : -> NetSystem .
translatedNet = translate(translation)

translate (["workspaceElements",nil, (E1 ["cpnet",nil,(E2 C)])])=
translateCore(C,places0f (C) ,transitions0f(C))

placesOf : Content -> PlaceSet

placesOf : String Content -> PlaceSet

transitions0Of : Content -> TransitionSet

transitions0Of : String Content -> TransitionSet
translateCore : Content PlaceSet TransitionSet -> NetSystem .
translateCore2 : Content PlaceSet TransitionSet -> Net

ceq places0f(C1l C2) = PSet(placesOf(C1),places0f(C2))

i
€q
€q
€q
€q
€q
€q
€q

f C1 =/= nil and C2 =/= nil .
places0f (["page",AL,C]) = places0£f(C)

places0f (["place",("id" = S) , C]) = places0£f(S,C)
places0f(C) = emptyP [owise]

places0f(S,C1 ["text",nil,"black"] C2) = (S,black)
places0f(S,C1 ["text",nil,"locality"] C2) = (S,locality)
places0f(S,C1 ["text",nil,"identifier"] C2) = (S,identifier)
places0f(S,C) = (S,black) [owise]
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op pred : Nat -> Nat
eq pred(s(N:Nat)) = N:Nat

ceq transitionsO0f(Cl1 C2) = TSet(transitionsO0f(Cl),transitions0f(C2))
if C1 =/= nil and C2 =/= nil .
eq transitionsOf(["page",AL,C]) = transitions0f(C)
eq transitionsOf (["trans",("id" = S) , C]) = transitionsO0f(S,C)
eq transitions0f(C) = emptyT [owise]
eq transitions0f(S,C1 ["text",nil,"tau"] C2) = [S,taul
eq transitions0f(S,C1 ["text",nil,"go"] C2) = [S,gol
eq transitions0f(S,C1 ["text",nil,'"new"] C2) = [S,new]
ceq transitionsOf(S1,(C1 ["text",nil,S2] C2)) =
[S1, substr(S2,0,pred(length(S2))) 7]
if substr(S2,pred(length(S2)),1) == "?"
ceq transitionsOf(S1,(C1 ["text",nil,S2] C2)) =
[S1, substr(S2,0,pred(length(S2))) !]
if substr(S2,pred(length(S2)),1) == "I
eq transitions0£f(S,C) = [S,tau] [owise]

ceq translateCore(Cl C2,PS,TS) = translateCore(C1,PS,TS) -
translateCore(C2,PS,TS) if C1 =/= nil and C2 =/= nil .
eq translateCore(["page",AL,C],PS,TS) = translateCore2(C,PS,TS)

ceq translateCore2(Cl1 C2,PS,TS) = (translateCore2(C1,PS,TS) ,
translateCore2(C2,PS,TS)) if C1 =/= nil and C2 =/= nil .

eq translateCore2(["arc",(A "orientation" = "PtoT"),C],PS,TS) =
translatePtoT(C,PS,TS)
eq translateCore2(["arc",(A "orientation" = "TtoP"),C],PS,TS) =

translateTtoP(C,PS,TS)
eq translateCore2(C,PS,TS) = emptyNet [owise]

ops translatePtoT translateTtoP : Content PlaceSet TransitionSet -> Flow .

eq translatePtoT ( C , PS , TS ) =

selectP(C,PS) - variableIn(C) -> selectT(C,TS)
eq translateTtoP(C,PS,TS) =

selectT(C,TS) - variableIn(C) -> selectP(C,PS)

op selectT : Content TransitionSet -> Tramsition .
op selectP :Content PlaceSet -> Place
op variableIn : Content -> Var .

eq selectP(C1l ["placeend","idref" S,nil] C2,PSet((S,c),PS)) = (S,c)
eq selectT(Cl ["transend","idref" = S,nil] C2,TSet([S,1m],TS)) = [S,1m]

ceq variableIn(C ["annot",AL,(C1 ["text",nil,S])] C2) = S if S =/= "eps"
eq variableIn(C) = eps [owise]

sort Regla CRegla .

subsort Regla < CRegla .

op noRegla : -> Regla .

op [L=>_]1 : Marking Marking -> Regla [format (d d d n+ 4 d)]

op __ : CRegla CRegla -> CRegla [assoc comm id: noRegla format(d n n)]
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op showRules : SModule -> CRegla .

var sm : SModule

eq showRules( sm ) = showRules(getRls(sm))

op showRules : RuleSet -> CRegla .

vars T1 T2 : Term .

vars RS1 RS2 : RuleSet

var I J : Qid .

ceq showRules( RS1 RS2 ) = showRules(RS1) showRules(RS2)
if RS1 =/= none /\ RS2 =/= none .

eq showRules(none) = noRegla .

eq showRules(rl T1 => T2 [label(I)] .) =
[downTerm(T1,emptySetB ++ emptySetC) => downTerm(T2,emptySetB ++ emptySetC)]

op fire : Marking SModule -> Marking .
var M : Marking .

ceq fire(M,sm) = downTerm(T1,emptySetB ++ emptySetC)
if {T1,I} := metaRewrite(sm,upTerm(M),unbounded)

endm
eof
Example in Fig. 10.6

Correspondence between names of places in Fig. 10.6 and names of
places in the following statements

("ID2053",black) -> q

("ID4151",black) -> r

("ID2012",locality) -> 1

("ID2031",black) -> p

("ID2078",identifier) -> a

("ID4215" ,identifier) -> b

@{’"ID2012"} -> location of net in the left of Fig. 10.6
@{’"ID4215"} -> location of net in the right of Fig. 10.6

Maude> red showRules(moduleOfStr(translatedNet))

reduce in XML2NETS : showRules(module0fStr(translatedNet))
rewrites: 16581 in 101ms cpu (214ms real) (162582 rewrites/second)
result CRegla:

[P:MSPlacesB ++ VF4:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + VF2:MSPlacesC
@{’"ID2012"} ("ID2012",locality) => P:MSPlacesB,, ("ID2031",black)
++ VF4:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + VF2:MSPlacesC @{’"ID2012"}]

[P:MSPlacesB ++ VF4:MSPlacesC + II:MS2PlacesC + VF2:MSPlacesC
@{’>"ID2012"} + VF3:MSPlacesC ("ID2012",locality) =>
P:MSPlacesB, , ("ID2031",black) ++ VF2:MSPlacesC + VF4:MSPlacesC +
II:MS2PlacesC + VF3:MSPlacesC @{’"ID2012"}]
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[P:MSPlacesB,, ("ID2053",black) ++ VF2:MSPlacesC + II:MS2PlacesC =>
P:MSPlacesB ++ VF2:MSPlacesC + II:MS2PlacesC +
("ID2078",identifier)]

[P:MSPlacesB,, ("ID2031",black),, ("ID4151",black) ++ II:MS2PlacesC
+ VF3:MSPlacesC ("ID2078",identifier) + VF2:MSPlacesC @{’"ID2012"}
@{’"ID4151"} => P:MSPlacesB ++ II:MS2PlacesC + VF3:MSPlacesC
("ID4215",identifier) + VF2:MSPlacesC @{’"ID2012"} @{’"ID4151"}]

The first rule corresponds to the movement transition in the case
that the origin and the destination of the movement are the same
location.1 The second rule correponds to the movement transition
in the case that the origin and the destination are different. The
third rule corresponds to the new transition. The fourth rule
corresponds to the synchronization when both nets are co-located.

Initial marking of example in Fig. 10.6:

("ID2053",black) ,, ("ID4151",black) ++ ("ID2012",locality)
@{’>"ID4151"} + @{’"ID2012"}

Execution from the initial marking:

Maude> red fire( ("ID2053",black) ,, ("ID4151",black) ++
("ID2012",locality) @{’"ID4151"} + @{’"ID2012"} , moduleOfStr(translatedNet) )

reduce in XML2NETS : fire(("ID2053",black),,("ID4151",black) ++
@{’"ID2012"} + @{’"ID4151"} ("ID2012",locality),
module0fStr (translatedNet))

rewrites: 16545 in 141ms cpu (354ms real) (116532 rewrites/second)
result Marking: emptySetB ++ @{’"ID2012"} @{’"ID4151"} + ("ID4215",identifier)

The result is the marking in which both nets are co-located and
there is only one token, an identifier token in b

Marking in which there is an identifier in b and the rest of the
places are empty:

emptySetB ++ ("ID4215",identifier)

Can that marking be covered from the initial marking?

Maude> red cover( ( ("ID2053",black) ,, ("ID4151",black) ++
("ID2012",locality) @{’"ID4151"} + @{’"ID2012"} ) , (emptySetB ++
("ID4215",identifier)) , moduleOfStr(translatedNet) )

reduce in XML2NETS : cover(("ID2053",black),,("ID4151",black) ++

@{’"ID2012"} + @{’"ID4151"} ("ID2012",locality), emptySetB ++
("ID4215",identifier), moduleOfStr(translatedNet))



rewrites: 14019341 in 117526ms cpu (125882ms real) (119287
rewrites/second) result Bool: true

Marking in which there are to identical identifiers in a:
emptySetB ++ ("ID2078",identifier) ("ID2078",identifier)

Can that marking be covered from the initial marking?

Maude> red cover( ( ("ID2053",black) ,, ("ID4151",black) ++
("ID2012",locality) @{’"ID4151"} + @{’"ID2012"} ) , (emptySetB ++
("ID2078",identifier) ("ID2078",identifier) ) ,
module0fStr(translatedNet) )

reduce in XML2NETS : cover(("ID2053",black),,("ID4151",black) ++
@{’"ID2012"} + @{’"ID4151"} ("ID2012",locality), emptySetB ++

("ID2078",identifier) ("ID2078",identifier), moduleOfStr(translatedNet))

rewrites: 19714 in 173ms cpu (332ms real) (113315 rewrites/second)
result Bool: false
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