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Prologo

Esta investigacion ofrece el conocimiento mas actual del esquema offfine
de evaluacién parcial de programas dirigida por narrowing en el ambito del
paradigma de la programacién légico funcional. Describe el tema desde su ori-
gen con el esquema online de evaluacion parcial y se refiere ampliamente a
la primera aproximacion de especializacion offline en el mencionado paradig-
ma; asi mismo, especifica detalladamente cémo se ha logrado mejorar dicha
aproximacién, concretamente se han desarrollado prototipos en lenguaje Cu-
rry basandose en sus lenguajes de nivel intermedio AbstractCurry y FlatCurry.
Finalmente, se plantea la posibilidad de realizar la compilacién por evaluacién
parcial extendiendo el prototipo implementado y construyendo un metaintér-
prete.

Descripcion del contenido

El Capitulo 1 describe los conceptos generales de evaluacion parcial online
y offline, asi como el esquema de evaluaciéon parcial dirigido por narrowing
(NPE). Este capitulo también hace referencia a la especializacion de programas
logicos y funcionales. Se hace una resena de la evaluacién parcial de lenguajes
logico funcionales donde se aplica el mecanismo del narrowing y ademés se
menciona la formalizacién de NPE y de algunas instancias del mismo. Se pre-
senta una breve evolucién del desarrollo de NPE mencionando las semdanticas
operacionales que se aplican e inclusive la medicién del coste de ejecucién de
los programas especializados hasta llegar al primer esquema offline de NPE.

El Capitulo 2 presenta la definicion los conceptos usados a los largo de todo
el documento, los cuales estan basados en el marco conceptual de la reescritura
de términos, por lo que se recomienda al lector como un capitulo fundamental
para la comprensién del resto del trabajo.

El Capitulo 3 presenta detalladamente el primer esquema de evaluacion

IT1



parcial offline el cual asegura cuasi-terminacién introduciendo una caracteri-
zacién denominada no creciente aplicada sobre sistemas de reescritura de tér-
minos; aqui se introduce un algoritmo de anotacién para una clase mas amplia
de programas, los llamados SRT’s inductivamente secuenciales, basado en la
caracterizacion no creciente. Se aplica dicho algoritmo con el propésito de con-
vertir en cuasi-terminante el SRT en caso que éste no lo sea y se define una
extensién del narrowing necesario: el narrowing necesario generalizante, para
soportar la especializaciéon del programa anotado.

En el Capitulo 4 se extiende el esquema offline de NPE presentado en el
capitulo 3 introduciendo una nueva estrategia de anotacién la cual esta basada
en una combinacién del principio de los grafos size-change, que sirve para iden-
tificar una forma particular de cuasi-terminacién, junto con el resultado de un
anélisis binding-time que ayuda a mejorar la precisién de la anotacién. El re-
sultado de los experimentos indican, en promedio, que los programas residuales
se ejecutan méas rapido que los obtenidos con el prototipo del primer esquema
offline de NPE.

El Capitulo 5 esta relacionado con la descripcién pormenorizada de las es-
trategias de control usadas en la fase de especializacion del evaluador parcial
offline dirigido por narrowing, asi como de la presentaciéon de un nuevo procedi-
miento de anotacion basado en el andlisis de cuasi-terminacion del Capitulo 4 y
que permite definirla como una estrategia de especializacion puramente offline.

El Capitulo 6 plantea las contribuciones de la tesis y sugiere algunas lineas
para trabajo futuro.
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Capitulo 1

Introduccion

La evaluacién parcial ha sido objeto de un rapido incremento en la actividad
en la década pasada ya que ofrece un paradigma unificador de un amplio espec-
tro de trabajo en optimizacién de programas, interpretacién, compilacién, otras
formas de generacién de programas e incluso la generacion de generadores au-
tomaticos de programas [JGS93|. Es una técnica de optimizacion de programas,
quiza mejor llamada especializacion de programas. Gran parte del trabajo de
evaluacion parcial tiene relacién con la generacién automatica de compiladores
a partir de una definicién interpretativa de un lenguaje de programacién, pero
la evaluacion parcial tiene importantes aplicaciones en la computacién cienti-
fica, metaprogramacion y sistemas expertos [Jon96].

La evaluaciéon parcial de programas es una técnica formal para la especiali-
zacion y optimizacién de programas. Un evaluador parcial toma un programa
y parte de sus datos de entrada (los llamados datos estdticos) e intenta llevar a
cabo todas las computaciones que sean posibles a partir de tales datos. El eva-
luador parcial devuelve un programa nuevo, denominado programa restdual, el
cual se ejecuta generalmente de manera més eficiente que el programa original,
ya que las computaciones que dependen de los datos estéticos se han realizado
en la fase evaluacion parcial de una vez y para siempre [Ram07]. La evalua-
cién parcial es una técnica de optimizacién de programas basada en seméantica
la cual ha sido investigada dentro de diferentes paradigmas de programacién
y aplicada a una amplia variedad de lenguajes. En [AV02] se examinan los
fundamentos de la evaluacién parcial dirigida por narrowing.

Un aspecto clave para asegurar la terminacién del proceso de especializa-

cion es la adecuada seleccion de las partes del programa que deben computarse
en tiempo de especializacion [GJ05]. La atencion se debe centrar en aquellas
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partes (normalmente llamadas a funciéon) que podrian producir computaciones
infinitas. Para evitarlas, se aplica a menudo alguna forma de generalizacion.
La decisién acerca de qué llamadas a funcién se deberian generalizar puede
tomarse de modo online u offine. Los evaluadores parciales online deciden qué
llamadas a funcion se deben generalizar y cudles no durante el proceso de es-
pecializacién, mientras que los evaluadores parciales offline proceden en dos
etapas: la primera hace un anélisis estatico del programa y “anota” aquellas
llamadas a funcion que se deberian generalizar; la segunda (la etapa de espe-
cializacion propiamente dicha) solo sigue las anotaciones y de esa manera el
evaluador parcial offline es normalmente més rapido (pero generalmente menos
preciso) [Ram07].

En lo que se refiere a especializacion de programas logicos, Gallagher [Gal93|
introdujo un algoritmo bésico para evaluacién parcial de programas légicos con
respecto a un objetivo (una llamada a funcion); el algoritmo es iterativo y cons-
ta originalmente de dos fases independientes.

1. un nivel global, en el que se determinan las llamadas a especializar, y

2. un nivel local, en el que se despliega una llamada tanto como sea posible.

Dicho algoritmo se ha adaptado tanto para especializacién online como para
especializacion offline en el paradigma de los lenguajes 16gico funcionales.

A grandes rasgos, dado un programa logico P y una llamada inicial @), un
evaluador parcial debe construir un arbol SLD finito—posiblemente incompleto—
para @ con P tal que cada atomo, en las hojas, es una instancia de un d4tomo
previamente seleccionado. La terminacién de este arbol SLD puede ser garan-
tizada ya sea online u offline. Algunas técnicas de evaluacion parcial (e.g.,
[LB02, LMD98]) usan chequeos onerosos—tal como la subsumcién homeomoér-
fica [Leu02]—para evitar derivaciones infinitas. En contraste, la evaluacion
parcial offline (e.g., [LJVBO04]) procede en dos fases: primero el programa es
analizado—utilizando el llamado analisis binding-time, BTA—Io que regresa un
programa anotado; las anotaciones son usadas para indicar qué 4tomos pueden
ser desplegados, qué argumentos deben ser generalizados (i.e., reemplazados
por variables frescas), etc., para garantizar la terminaciéon del proceso de espe-
cializacién. Enseguida el segundo paso es una extensiéon de un interpréte SLD
que simplemente obedece las anotaciones. Desafortunadamente no hay todavia
un BTA completamente automético para asegurar la terminaciéon de la eva-
luacién parcial offfine. Recientes avances, incluidos en [CGLHO5al, presentan
un BTA completamente automéatico pero solo ofrece garantia de terminaciéon
parcial.
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La evaluacion parcial dirigida por narrowing (NPE: Narrowing-driven par-
tial evaluation) [AV02| es una poderosa técnica de especializacion para el
componente de primer orden de diversos lenguajes funcionales y légico fun-
cionales como Haskell [PJ03] o Curry [Han06]. NPE, emplea un refinamiento
del narrowing [Sla74| para ejecutar computaciones simbdlicas, siendo narro-
wing necesario (needed narrowing) [AEHO00] la estrategia que presenta mejores
propiedades. En general, el espacio de términos computados por narrowing
puede ser infinito. Sin embargo, incluso en este caso, NPE puede terminar
cuando el programa original es cuasi-terminante con respecto a la estrategia
de narrowing considerada, i.e., cuando se computan s6lo términos diferentes—
modulo renombramiento de variables—. La razon es que la evaluacion (parcial)
de multiples ocurrencias del mismo término (médulo renombramiento de varia-
bles) en un computo se pueden evitar insertando una llamada a alguna variante
encontrada previamente (una técnica conocida como insercion de puntos de es-
pecializacion en la literatura de evaluacion parcial [GJ05]).

1.1. Antecedentes

La evaluaciéon parcial (PE) ha sido ampliamente aplicada en el campo de
la programacion funcional [CD93, JGS93, Tur86] y de la programacion légica
|Gal93, Kom82, LS91, PP94|, donde se conoce habitualmente como deduc-
cion parcial. Aunque los objetivos son similares, los métodos son en general
diferentes debido al modelo computacional subyacente. Las técnicas en evalua-
cién parcial convencional de programas funcionales usualmente dependen de
la propagacién de constantes y de la reduccion de expresiones, mientras que
las técnicas para los lenguajes logicos explotan la propagaciéon de pardmetros
basada en la unificacion [GS94]. Las transformaciones de plegado y desplegado,
las cuales fueron introducidas por [BD77| para programas funcionales, son ex-
plotadas en diferentes formas por las diferentes técnicas de PE. El desplegado
(unfolding) es esencialmente el reemplazo de una llamada por su definicion,
con sustituciones apropiadas. El plegado (folding) es la transformacion inver-
sa, este es el reemplazo de alguna pieza de c6digo por un llamado a funcién
equivalente. En la tltima década se han establecido algunas correspondencias
entre las diferentes técnicas, en particular los casos [GS94, PP96, SGJ96a].

La PE es una técnica de optimizacién de programas que preserva la seman-
tica de su ejecucion, la cual consiste en la especializacién del programa con
respecto a parte de sus datos de entrada [CD93, JGS93|. En [AFV98]| se for-
maliza el primer algoritmo genérico para la especializacién de lenguajes 16gico
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funcionales (FL). En contraste al enfoque utilizado en los lenguajes puramente
funcionales, establecen el mecanismo de computacion (basado en unificacion)
de narrowing tanto para la especializacién como para su ejecuciéon. La dimen-
sion légica del narrowing les permite tratar expresiones que contienen informa-
cioén parcial de manera natural, por medio de variables logicas y unificacion,
mientras que la dimension funcional les permite considerar estrategias de eva-
luacion eficiente tanto como incluir una fase de simplificacién determinista, lo
cual ofrece mejores oportunidades de optimizacién y mejora tanto la especiali-
zacion en general como la eficiencia del método. La PE dirigida por Narrowing
(NPE) se formaliza dentro del marco teorico establecido por Lloyd y Shepherd-
son [1991] y Martens y Gallagher [1995] para deduccion parcial de programas
logicos, aunque varios conceptos han sido generalizados para tratar con carac-
teristicas funcionales tales como llamadas a funciéon anidadas, estrategias de
evaluacion perezosa e impaciente, o pasos de reducciéon deterministas.

En [AFJV97, Jul00| se formula una instancia de algoritmo genérico de
NPE [AFV98| basada en el empleo de narrowing perezoso (Moreno-Navarro
y M. Rodriguez-Artalejo [MR92|) El proceso de evaluacion parcial lo formal-
izan en dos fases. En la primera se aplica una instancia concreta del méto-
do NPE y, a continuacién, se introduce una fase de renombramiento que es
necesaria para conseguir recuperar la disciplina de constructores (reglas sin
funciones anidadas y sin variables repetidas en la parte izquierda). El post-
proceso de renombramiento también es necesario para lograr la llamada condi-
cién de independencia del conjunto de términos evaluados parcialmente, una
condicion indispensable para garantizar que el programa transformado no pro-
duzca respuestas adicionales y por lo tanto indeseadas. En [Jul00]| se intro-
ducen mejoras a los mecanismos de control mediante una regla de desplegado
dindmica y se introducen técnicas de particién de términos similares a las de
[GIMS96, LDAW96| para evitar una generalizacion excesiva a nivel global.

Como hemos introducido, [AFV98| presentan un algoritmo NPE para pro-
gramas légico funcionales el cual sigue una estructura similar al marco con-
ceptual desarrollado por Martens y Gallagher [1995] para la deduccion parcial
donde se hace una clara distinciéon entre control local y global. A grandes rasgos,
el control local involucra la construccién de arboles parciales de narrowing para
términos individuales, mientras que el control global esta dedicado a garanti-
zar la cerradura del programa evaluado parcialmente sin riesgo de no termi-
nacién. Tal algoritmo inicia evaluando parcialmente el conjunto de llamadas
que aparecen en la llamada inicial, y después recursivamente especializa los tér-
minos introducidos dinamicamente en el proceso. Introducen apropiadamente
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operadores de desplegado y abstraccion (generalizacion) los cuales aseguran
terminacion (tanto local como global). De esta forma, dicho marco conceptual
define un método de especializacion, el cual es independiente de la estrategia
narrowing y que siempre termina y garantiza la cerradura del programa resul-
tante. El concepto recursivo de cerradura incrementa sustancialmente el poder
de la especializaciéon del método, ya que la generalizacién necesita ser aplicada
en menos casos que cuando se aplica un concepto plano de cerradura. Usan-
do la terminologia de Gliick y Sgrensen [1996], su estrategia de control global
les permite producir tanto especializaciones polivariantes como poligenéticas,
i.e., la evaluacién parcial dirigida por narrowing puede producir diferentes es-
pecializaciones para la misma funcién, y puede combinar distintas funciones
originales dentro de una funcién integral especializada.

Alpuente et al. [AHLV99| introducen una instancia del método NPE para
programas inductivamente secuenciales basada en la estrategia de narrowing
necesario (Antoy et al. [AEH00]). El método traslada al esquema de evalua-
cion parcial la idea de evaluar codigo sélo cuando es necesario. Ademés, esta
instancia preserva la estructura del programa original, i.e., el programa residual
es también inductivamente secuencial, propiedad que no se cumple en general
para otras instancias del marco NPE (ver [AHLV99]).

Albert et al. [AAHV99a, AAHV99b| definen un marco de evaluacién parcial
para programas légico funcionales con residuacién. Antes, formularon operado-
res de control para especializar programas que incluyeran simbolos de funcién
primitivos [AAFT98a, AAFT98b].

En [AV02] aparece un compendio de las propiedades y conceptos del esque-
ma NPE: cierre, resultante, renombramiento, control local, control global, etc.,
asi como el algoritmo utilizado en el proceso de especializacion. En [AHLV05]
se presenta el marco formal del esquema de evaluacién parcial dirigido por
narrowing necesario. Se introducen y demuestran formalmente las propiedades
del esquema para especializar programas inductivamente secuenciales, e.g., co-
rreccién, independencia, cierre, etc.

El desarrollo de un esquema de evaluacién parcial para programas légico
funcionales realistas requiere el tratamiento de caracteristicas avanzadas, tales
como: orden superior, restricciones, llamadas a funciones externas, etc. Para
tratar con tales caracteristicas se requeriria un calculo operacional muy com-
plejo. En [HP99] se introduce una representacién abstracta para programas en
la que los arboles definicionales [Ant92] (usados para guiar la estrategia de na-
rrowing necesario) se hacen explicitos por medio de construcciones case. Tam-
bién, se formula una semantica operacional para esos programas: el calculo LNT
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(del inglés Lazy Narrowing with definitional Trees). En [AHV00b, AHV00a| se
introduce un marco de trabajo en el que los programas de alto nivel son tra-
ducidos a la representaciéon abstracta de programas y se incluye una extensiéon
residualizante del célculo LNT, i.e., el célculo RLNT (Residualizing LNT). A
partir del nuevo calculo es posible implementar un evaluador parcial realis-
ta para programas en representacion abstracta. En [AHV03] se demuestra la
equivalencia entre el calculo LNT y RLNT. En [AHV01] y [AHV02] se describe
el esquema préctico de evaluaciéon parcial dirigido por narrowing para progra-
mas abstractos (traducidos a partir de programas Curry) y la forma en que
se resuelven las caracteristicas extendidas del lenguaje: guardas, restricciones,
funciones externas, orden superior, etc.

Con la idea de evaluar la mejora del proceso de evaluacion parcial en los
programas transformados en [AAV00, AAV01] se define un marco formal para
medir la efectividad del proceso de evaluacion parcial de programas légico fun-
cionales. Se introduce una serie de criterios: ntmero de pasos de reduccién,
nimero de aplicaciones de funcién y el esfuerzo en el emparejamiento de pa-
trones o en la unificacion. Més tarde, en [Vid02, Vid04] se agregan criterios
relacionados con el orden superior y con el indeterminismo; se modifican las
seménticas LNT y RLNT para incluir costes y se desarrolla un nuevo evalua-
dor parcial NPE. La nueva herramienta soporta los principios basicos de los
programas logico funcionales: narrowing y residuacién e informa de la mejora
conseguida en los programas especializados. De esta manera, se pueden rela-
cionar el coste de ejecutar el programa residual con respecto al original.

De manera concurrente a los trabajos de evaluacién parcial dirigida por
narrowing, Lafave y Gallagher [Laf98, LG97| presentaron un marco tedrico de
evaluacion parcial para programas logico funcionales (en particular, se trata
de programas Escher [L1095]). Tales programas son procesados por un mode-
lo computacional basado en reescritura. También formalizaron un algoritmo
automatico de evaluacién parcial a partir de su marco conceptual, que uti-
liza restricciones para representar informaciéon asociada a las expresiones de
los programas. El evaluador parcial utiliza la informacion aportada por las
restricciones para tomar decisiones de especializacién de manera online.

Recientemente, en [RSVO05] identificaron una clase sistemas de reescritura
cuasi-terminantes (con respecto a narrowing necesario) a los cuales llamaron
no-crecientes. Esta caracterizacidén es puramente sintictica y muy facil de ve-
rificar, aunque muy restringida para ser util en la practica. Por ello, [RSV05]
introdujeron un esquema offfine para NPE en el cual 1) anotan las expresiones
del programa que violan la propiedad no-creciente y 2) consideran una ligera
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extension del narrowing necesario para ejecutar los computos parciales tal que
los subtérminos anotados son generalizados al momento de la especializacién
(lo cual asegura la terminacion del proceso).

1.2. Objetivos y desarrollo principal

En esta investigaciéon hemos perfeccionado la caracterizacion de los sistemas
de reescritura no-crecientes [RSV05], adoptando el uso del principio de termi-
nacion de los grafos size-change [LJBAO1], el cual aproxima los cambios de
tamano entre los argumentos de funciéon cuando van de una llamada a otra. En
particular, usamos la informacion del resultado del andlisis size-change para
identificar una forma especifica de cuasi-terminacién, i.e., que s6lo se pueden
producir en una computacion un nimero finito de llamadas a funcidn diferentes
(modulo renombramiento de variables). Para este mismo proposito, utilizamos
el resultado de un anélisis de tiempo de enlace estdndar (binding-time analysis
—BTA-) para tener disponible la informacion sobre qué argumentos de fun-
cion son estdticos y (por lo tanto ground) o dindmicos. Cuando la informacioén
recabada del uso combinado de los grafos size-change y del BTA no nos per-
mite inferir que los sistemas de reescritura cuasi-terminan, procedemos como
en [RSV05| y anotamos los subtérminos problematicos para ser generalizados
en tiempo de evaluaciéon parcial [ARSVO06].

Hasta ahora tenemos dos aproximaciones de anotacion a las cuales hemos
denominado hibrida y offline pura. La estrategia hibrida realiza una prueba
simple de igualdad moédulo renombramiento de variables al aplicar el opera-
dor de desplegado en el procedimiento de especializacién para evitar la no
terminacién del desplegado. Esto se ha superado con la implementacién de la
segunda aproximaciéon de anotacion denominada offline pura o 100 % offline
en la cual el esquema de anotacién es mas intuitivo al usuario. En este caso, el
proceso de especializacion estd dirigido completamente por las anotaciones en
el momento de aplicar el operador de desplegado [ARTV07].
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Capitulo 2

Preliminares

La reescritura de términos (term rewriting [BN98|) ofrece un marco apro-
piado para modelar el componente de primer orden de muchos lenguajes de
programacion funcionales y légico funcionales.! Consecuentemente, en el resto
de este documento seguimos el concepto estandar de reescritura de términos
para elaborar nuestros resultados [RSV05|.

2.1. Signaturas y términos

En este documento consideramos una signatura heterogénea X, dividida
en un conjunto de constructores C y un conjunto de operaciones o funciones
definidas D; utilizamos F para referirnos al conjunto formado por constructores
y funciones: F = C U D. Escribimos ¢/n € C y f/n € D para referirnos a
un simbolo constructor o a un simbolo de funcién, respectivamente, donde n
expresa la aridad del simbolo en cuestion. V es el conjunto de variables (e.g.,
z,Yy,...) tal que FNVY = @. Asumimos la existencia de, al menos, un tipo
primitivo Bool que contiene los constructores booleanos constantes (de aridad
0) true y false.

Para denotar al conjunto de términos y términos constructores (ambos
incluyendo posiblemente variables de V) usamos 7 (F,V) y 7 (C,V), respecti-
vamente. Con Var(t) denotamos al conjunto de variables que aparecen en un
término t. Se denomina variable fresca a una variable nueva que no ha sido
empleada con anterioridad. Un término ¢ es bdsico (o ground) si Var(t) = &.

Un término ¢ es una variante de ¢’ si ambos son iguales modulo renombramien-

No obstante, las caracteristicas de orden superior (higher-order) pueden se modeladas
utilizando un operador de aplicacién explicito, i.e., por defuncionalizacién [Rey98].
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to de variables. Un término es lineal si no contiene ocurrencias repetidas de
ninguna variable. Una lista finita de objetos oy, ..., 0, se representa con oy,.

Un patrén es un término que tiene la forma f(d,) donde f/n € Dy
dyy...,dn € T(C,V). root(t) denota el simbolo en la raiz del término t vis-
to como un arbol. Se dice que un término esti encabezado por un simbolo de
funcion si root(t) € D.

Usamos la funcién estandar depth para denotar la maxima profundidad de
un término.

1 si t es una constante o una variable

depth(t) = { 1+ maz({depth(t,)}) sit es de laforma f(f,), n >0

Los términos se pueden ver como arboles etiquetados de la forma habitual. Las
posiciones (p, q,...) de un término t se representan por secuencias de ntmeros
naturales (posiblemente vacias) que sirven para denotar los subtérminos de ¢.
Pos(t) denota el conjunto de posiciones de un término ¢, que se define recur-

sivamente como sigue:

{e} siteV
Pos(t) =< {efU{ip|1<i<n A pe€Pos(ty} sit=f(t1,...,tn)
donde f € F

FPos(t) denota el conjunto de posiciones no variables de un término t. Las
posiciones estan ordenadas por el orden de prefijo: p < q si existe w tal que
p.w = q. Denotamos con € la secuencia vacia. Si p y ¢ son posiciones, escribimos
p < q si p estd encima o es un prefijo de ¢, mientras que escribimos p L ¢ si
Py ¢ son posiciones disjuntas (i.e., no verifican p < ¢ ni ¢ < p). t|, denota el
subtérmino de ¢ en la posicién p como sigue:

" t sip=c¢
P tily sip=idqyt=f(t,....tx), conl1<i<kyfelF
t[s]p, denota el término ¢ donde el subtérmino en la posicion p ha sido reem-
plazado por el término s.
2.1.1. Sistemas de reescritura de términos

Un conjunto de reglas de reescritura (o ecuaciones orientadas) de la forma
I — r tal que | es un término no variable y r es un término cuyas variables
aparecen en [ es llamado un sistema de reescritura de términos (SRT)?; los

2De acuerdo a su traduccién del concepto en inglés: term rewriting system (TRS)
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términos ! y r son llamados parte izquierda y parte derecha de la regla, respec-
tivamente. Dado un SRT R determinado sobre una signatura F, los simbolos
D definidos son los simbolos raiz de las partes izquierdas de las reglas, i.e.,
son los simbolos de funciéon del SRT, y los constructores son C = F \ D. Nos
limitamos a signaturas y SRTs finitos. Indicamos el dominio de términos y tér-
minos constructores por medio de 7 (F,V) y T(C,V), respectivamente, donde
V es un conjunto de variables con F NV = <.

Un SRT R esta basado en constructores si la parte izquierda de sus re-
glas tienen la forma f(si,...,s,) donde s; son términos constructores, i.e.,
si € T(C,V), para todo ¢ = 1,...,n. El conjunto de variables que aparecen en
un término t estan indicadas por Var(t). Un término t es lineal si cada variable
de V ocurre al menos una vez en t. Un SRT R es lineal por la izquierda (respec-
tivamente lineal por la derecha) si | (respectivamente 7) es lineal para todas
las reglas | — r € R. La definicion de f en R es el conjunto de reglas en R
cuya simbolo raiz en la parte izquierda es f. Una funcién f € D es lineal por la
izquierda (respectivamente lineal por la derecha) si las reglas en su definicion
son lineales por la izquierda (respectivamente lineales por la derecha).

El simbolo en cabeza (raiz) de un término ¢ esta indicado por root(t). Un
término t esta encabezado por operacion (operation-rooted) (respectivamente
encabezado por constructor(constructor-rooted)) si root(t) € D (respectiva-
mente si root(t) € C). Una posicién p en un término ¢ esta representada
por una secuencia de ntmeros naturales, donde € indica la posicién raiz. Las
posiciones son usadas para localizar los nodos de un término visto como un
arbol: t|, indica el subtérmino de t en la posicion p y t[s], indica el resultado
de reemplazar el subtérmino t|, por el término s. Un término ¢ esta definido
(ground) si Var(t) = @. Un término ¢ es una variante del término ¢’ si son
iguales moédulo renombramiento de variables.

Una sustitucion o es una representacion de variables a términos indicada
por {x1 — t1,...,z, — t,} donde o(x;) = t; para i = 1,...,n y tal que
su dominio Dom(o) = {z € V | © # o(x)} es finito. La sustitucion identidad
esta indicada por id. Una sustitucion o es un constructor, si o(x) es un término
constructor para todo z € Dom(o). Un término ¢’ es una instancia del término
t si hay una sustitucion o con t' = o(t). Un unificador de dos términos s y ¢
es una sustitucion o con o(s) = o(t). Dada una sustitucion 6 y un conjunto
de variables V' C V, denotamos con 6}y la sustitucion obtenida a partir de ¢
restringiendo su dominio a V. Escribimos § = o[V] si )y = o y 6 < o[V]
denota la existencia de una sustitucion v tal que yof = o[V]. Un unificador o es
el unificador mds general: mgu (del inglés most general unifier), si o < o'[V]
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para cualquier otro unificador ¢’. En lo subsiguiente, escribimos o, para la
secuencia de objetos o1, ...,0n.

Los SRTs inductivamente secuenciales [Ant92] son una subclase de SRTs
lineales por la izquierda basados en constructores. Esencialmente, un SRT es
inductivamente secuencial cuando todas sus operaciones estan definidas por
reglas de reescritura que, recursivamente, hacen una identificacion de sus ar-
gumentos andlogo a la induccion (de la estructura) de un tipo de datos. La
especie inductivamente secuencial no es una restricciéon para la programacion.
De hecho, la componente de primer orden (first-order) de varios programas
(logico) funcionales escritos en, e.g., Haskell, ML o Curry, es inductivamente
secuencial.®> Ademas, la clase de programas inductivamente secuenciales provee
una forma de cémputo inmejorable tanto para programacion funcional como
logico funcional [Ant92, AEHO00].

Ejemplo 2.1 Counsidere las siguientes reglas las cuales definen la funcion
menor o igual (less-or-equal) en los nimeros naturales (basados en zero y
succ):
zero <y —  true
succ(z) < zero —  false
suce(z) < succ(y) — x <y

Esta funcion es inductivamente secuencial tal que sus partes izquierdas (left-
hand sides) pueden ser organizadas jerarquicamente como sigue:

zero<m

< —
S succ(zx) < ==

suce(z) < zero
suce(z) < succe(y)

donde los argumentos en las cajas indican los casos a discriminar (esto es si-
milar al concepto de arbol definicional en [Ant92]).

2.1.2. Semantica

La evaluacion de términos con respecto a un SRT esta formalizada con el
concepto de reescritura. Un paso de reescritura es la aplicaciéon de una regla de

3Curry también acepta solapamiento (overlapping) de sistemas inductivamente secuen-
ciales. Esta clase extiende los sistemas inductivamente secuenciales con un operador de
disyunciéon el cual introduce un indeterminismo desconocido. No obstante, las tipicas
propiedades de secuencialidad inductiva implican asimismo sistemas de solapamiento.
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reescritura a un término, i.e., t —, g s si existe una posiciéon p en ¢, una regla
de reescritura R = (I — r) y una sustitucion o tal que t|, = o(l) y s = t[o(r)]p
(frecuentemente p y R son omitidos en la notacién cuando estan claros en el
contexto). La instancia o(l) de la parte izquierda de la regla R en cuestion es
llamada redez*. Un término ¢ es irreducible o esta en forma normal si no hay
término s con t — s. Indicamos por medio de —* la cerradura transitiva de
— , ¥y con —* su cerradura reflexiva y transitiva. Dado un SRT R y un término
t, decimos que t se evalia a s sii® t —* sy s estd en forma normal.

Los programas ldgico funcionales varfan principalmente de los programas
puramente funcionales en que las llamadas a funcién pueden contener varia-
bles libres. Para evaluar esos términos con variables, es generalmente necesario
generar instancias de estas variables a términos apropiados con el propésito
de aplicar un paso de reescritura. Esto puede ser hecho usando unificacién en
lugar de emparejamiento en el paso de reescritura lo cual es conocido como na-
rrowing, 1.e., el mecanismo del narrowing permite descubrir instancias de las
variables de manera indeterminista tal que un paso de reescritura sea posible
[Han94|. Formalmente, t ~»p r o t' es un paso de narrowing sii p es una posicion
novariable de t y o (t) —, g t' (algunas veces se omite p, R y/o o cuando estan
claros en el contexto). o es comtinmente el unificador mas general® de t|, y la
parte izquierda de (una variante de) R, restringiendo su dominio a Var(t). Tal
como en los procedimientos de demostracién de programaciéon légica, asumi-
mos que las reglas del SRT siempre contienen variables frescas si son utilizados
en un paso de narrowing. Denotamos por ty ~ t, como una secuencia de
pasos narrowing to ~g, ... ~g, tp cOn 0 = oy 0---00; (si n = 0 entonces
o =id).

A causa de la presencia de variables libres, un término puede ser reducido
a diferentes valores después de descubrir las posibles instancias a diferentes
términos. Dada una derivacion narrowing tg ~7 t,, decimos que ¢, es un valor
computado y o es un resultado computado para tg.

Ejemplo 2.2 Considere la siguiente definiciéon de funcién “+:

zero +y — y (Ry)
succ(z) + y — succ(x + y) (R2)

“del inglés reducible expression, i.e., expresion reducible [Ram07]

Ssi y sdlo si

SAlgunas estrategias narrowing (e.g., narrowing necesario) computan unificadores los
cuales no son los mas generales , véase mas adelante.
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Dado el término x + succ(zero), narrowing de forma indeterminista ejecuta las
siguientes derivaciones:

x + succ(zero)
Me,Rl,{m»—wero} SUCC(ZG’I”O)
x + succ(zero)

¢, R {x—succ(y1)} SUCC(y1 + S'LLCC(ZG?”O))
~1,Ry {y1—zero} succ(succ(zero))

x + succ(zero)
~ e Ro, {arsuce(y1)} succ(yy + succ(zero))

~1 Ry, {y1r—succ(ys)} succ(suce(ys + suce(zero)))
ARy {yazerol suce(succ(suce(zero)))

Por lo tanto, x + succ(zero) computa de forma indeterminista los siguientes
valores (aqui, usamos succ™ como una abreviacion para n ejecuciones de la
funcion succ):

» succ(zero) con sustitucion {z — zero},
= succ?(zero) con sustitucion {x — succ(zero)},

» succ®(zero) con sustitucion {z — succ?(zero)}, etc.

Tal como en programacién logica, las derivaciones narrowing pueden ser repre-
sentadas por un drbol de ramificacion finita (posiblemente infinita). Formal-
mente, dado un SRT R y un término encabezado por operaciéon t, un drbol
narrowing para t en R es un arbol que satisface las siguientes condiciones: (a)
cada nodo del arbol es un término, (b) el nodo raiz es ¢, y (c) si s es un nodo
del arbol, para cada paso de narrowing s ~»p ro s, el nodo tiene un hijo s’ y
el arco correspondiente esta etiquetado con (p, R, o).

Para evitar tratar con estructuras de datos infinitas y computos innecesa-
rios, varias estrategias narrowing perezosas han adoptado la creaciéon del espa-
cio de busqueda dirigido—por—demanda [GLMP91, LLR93, MR92|. A causa de
estas propiedades de optimizacion respecto a la longitud de las derivaciones y
al namero de soluciones computadas, narrowing necesario [AEHO00]| es actual-
mente la mejor estrategia narrowing perezosa.

Decimos que s ~p g t €s un paso de narrowing necesario sii o(s) —p gt
es un paso de reescritura necesario en el sentido de Huet y Lévy [HL92], i.e.,
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en cada computo que va desde o(s) a una forma normal, sea o(s)|, 0 a uno
de sus descendientes al que debe ser reducido. Aqui, estamos interesados en
una estrategia particular de narrowing, denotada por A en [AEH00, Def. 13|,
la cual esta basada en el concepto de drbol definicional [Ant92| (una estruc-
tura jerarquica incluyendo las reglas de una definicién de funcién, la cual es
usada para guiar los pasos de narrowing necesario). Esta estrategia es béasi-
camente equivalente a narrowing perezoso [MR92| donde los pasos narrowing
son aplicados a la funcién maéas externa, si es posible, y las funciones interio-
res Unicamente son reducidas por narrowing si su evaluaciéon es demandada
por un simbolo constructor en la parte izquierda de alguna regla (i.e., una
tipica estrategia de evaluacion call-by-name). La principal diferencia es que
narrowing necesario no calcula el unificador mds general entre los redex selec-
cionados y la parte izquierda de la regla sino solo un unificador. Las referencias
adicionales son requeridas para asegurar que solo coémputos “needed” son ejecu-
tados (véase, e.g., [AEHO00]), de este modo, narrowing necesario generalmente
calcula un espacio de buisqueda menor.

Ejemplo 2.3 Considere nuevamente las reglas de la definiciéon de funciéon “<”
del Example 2.1.1. En un término como t; < t2, narrowing necesario procede
como sigue: Primero, t; debe ser evaluado a alguna forma normal en cabeza”
(i.e., una variable libre o un término encabezado-por-constructor) dado que
todas las reglas arborescentes que definen “<” tienen un primer argumento
no-variable. Entonces,

1. Si t; se evalda a zero entonces se aplica la primera regla.

2. si t1 se evaltia a succ(t]) entonces to es evaluado a forma normal en
cabeza:

a) Si tg se evalua a zero entonces se aplica la segunda regla.
b) Si to se evalia a succ(th) entonces se aplica la tercera regla.

¢) Si tg se evalia a una variable libre, entonces éste es referenciado
a un término encabezado-por-constructor, aqui zero o succ(x) vy,

dependiendo de esta referencia, procedemos como en los casos (a)
or (b) de arriba.

3. Finalmente, si t1 se evaltia a una variable libre, narrowing necesario crea
una referencia de esté a un término encabezado-por-constructor (zero o

"(i.e., a una expresion sin simbolo de definicién de funcién en la raiz)[Han06]
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succ(x)). Dependiendo de ésta referencia, procedemos como en los casos
(1) o (2) de arriba.

Observemos que narrowing necesario estd Unicamente definido sobre térmi-
nos encabezados-por-operacién, i.e., una derivacién de narrowing necesario se
detiene cuando se obtiene una forma normal en cabeza (un valor en nuestro
contexto). Esto no es una limitacion dado que la evaluacion a una forma normal
puede ser reducida a una secuencia de cémputos de forma normal en cabeza
(véase [HP99]).

Para obtener una definicién precisa de SRTs inductivamente secuenciales
y narrowing necesario, el lector interesado puede encontrar definiciones de-
talladas en [Ant92, AEHO00]). En lo subsiguiente, usamos narrowing necesario
para referirnos a la estrategia particular A definida en [AEH00, Def. 13].



Capitulo 3

Evaluacion parcial offiine

3.1. Introduccion

Dado un programa y una llamada inicial (conteniendo algiin dato conocido),
el objetivo de un evaluador parcial es la construccién de un nuevo programa
residual especializado para esta llamada. La componente esencial de muchos
evaluadores parciales es una técnica para calcular una representacioén finita del
espacio de computo—generalmente infinito—para la llamada inicial, tal que
un programa residual (previsiblemente méas eficiente) pueda ser extraido de
esta representaciéon. Por ejemplo, dado un programa P y una llamada inicial
a funcion, f(t,z), donde t es un dato de entrada conocido y x es una variable
libre, un evaluador parcial trivial puede regresar un programa residual P’ =
P U {fi(x) = f(t,x)} incluyendo una version especializada f; de la funcién f.
En tanto que la validez de este evaluador parcial trivial es obvia, es claro que
no ocurre asi con la eficiencia que pueda alcanzarse. Un reto en la evaluacién
parcial es la definicion de técnicas para construir representaciones finitas del
espacio de cémputo de un programa a partir de las cuales puedan extraerse
programas residuales eficientes.

La evaluacion parcial dirigida por Narrowing (NPE) es una poderosa técni-
ca de especializacion para sistemas de reescritura [AV(2], i.e., para la compo-
nente de primer-orden de muchos lenguajes (16gico) funcionales como Haskell
[PJ03] o Curry [Han06|. Las caracteristicas de orden-superior pueden ser mode-
ladas usando un operador de aplicacién explicito, i.e., por defuncionalizaciéon
[Rey98]; ésta estrategia es usada en algunas implementaciones de lenguajes
logico funcionales perezosos, tales como el sistema Portland-Aachen-Kiel Cu-
rry System (PAKCS [HeAE104]) y el Miinster Curry Compiler (MCC [Lux03]).

17
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Aunque la NPE puede ser vista como un esquema tradicional de evaluacion
parcial para la especializacién de programas, puede alcanzar un mayor poder
de optimizacion, tal como consigue la deforestacion [Wad90|, eliminacion de
funciones de orden-superior (representadas en un ambiente de primer orden
por defuncionalizacion), etc. Un evaluador parcial dirigido por narrowing esta
actualmente integrado en el entorno de PAKCS para Curry (una evaluaciéon
experimental se encuentra en [AHV02]).

En el nucleo del esquema NPE encontramos un método para construir
una representacion finita en un espacio de computaciéon (normalmente) infini-
to. Para ser precisos, dado un sistema de reescritura R y un término ¢, NPE
contruye una representacion finita de todas las posibles derivaciones de t—y
cualquiera de sus instancias si ésta contiene variables—en R, y extrae un nue-
vo sistema de reescritura, frecuentemente més simple y eficiente. Dado que t
puede contener variables, se requiere alguna forma de computacion simbdlica.
En NPE, se usa un refinamiento del narrowing [Sla74] para ejecutar com-
putaciones simbolicas, resultando ser narrowing necesario (needed narrowing)
[AEHO00] la estrategia que presenta mejores propiedades (como se muestra en
[AHLVO05]). En general, el espacio de narrowing de un término puede ser in-
finito. Sin embargo, inclusive en este caso, NPE puede terminar cuando el
programa original es cuasi-terminante [Der87| con respecto a la estrategia de
narrowing considerada, i.e., cuando se computa un ndmero finito de términos
diferentes—modulo renombramiento de variables. La razon es que la evaluacion
(parcial) de multiples ocurrencias del mismo término (mo6dulo renombramiento
de variables) en una computacion puede ser evitada, insertando una llamada
a una variante previamente encontrada.

Los evaluadores parciales se clasifican en dos grandes categorias, online
y offline, de acuerdo al momento en que son considerados los aspectos de
terminacién. Los evaluadores parciales online son usualmente méas precisos
ya que disponen de mayor informacién. Por ejemplo, el esquema original del
NPE (el cual sigue la aproximacion online) considera una variante del teore-
ma de Kruskal (Kruskal’s Tree Theorem) llamada subsumcién homeomorfica
(“homeomorphic embedding” [Leu02|) para asegurar la terminacion del proce-
so [AFV98]: si un término subsume algin término previo en la misma com-
putacién de narrowing, se aplica alguna forma de generalizaciéon —usualmente
el operador de generalizacion mds especifica— y la evaluacién parcial se reini-
cia con los términos generalizados. Sin embargo, esta precision adicional implica
un coste: las comprobaciones de la subsumcién homeomérfica, conjuntamente
con las generalizaciones asociadas, hacen que el esquema NPE online sea muy
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costoso; debido a esto, no se adapta adecuadamente a problemas realistas tales
como la especializacion de intérpretes [Jon04] o la generacion de compiladores
por auto-aplicacion [Fut99].

Los evaluadores parciales offline normalmente se ejecutan en dos etapas: la
primera etapa genera un programa que incluye anotaciones para guiar los cém-
putos parciales (e.g., para identificar aquellas llamadas a funcion que pueden
ser desplegadas con toda seguridad, i.e., sin riesgo de no terminacion); después,
la segunda etapa —la propia especializacién— sélo debe obedecer las anota-
ciones y, por lo tanto, este tipo de evaluador parcial generalmente es mucho
més rapido que los evaluadores parciales online. En un escenario 16gico fun-
cional, indudablemente, se requiere la evaluacion (indeterminista) de términos
incluyendo variables libres al momento de la ejecucién. Por lo tanto, la primera
etapa del esquema de evaluacién parcial offiine garantiza la terminacién atin
cuando todos los argumentos sean dindmicos (i.e., desconocidos).

Contribuciones. Las principales contribuciones de la primera aproximacién
offline a la evaluacion parcial de programas logico funcionales son las siguien-
tes. Primero, se identifica una clase de SRTSs, llamados no-crecientes, facilitando
condiciones suficientes. Esto es un resultado interesante por si mismo ya que
en la literatura no aparece una caracterizacién previa. Desafortunadamente,
esta clase es muy restrictiva y, por lo tanto, se introduce también un algo-
ritmo que toma un programa inductivamente secuencial —una clase mucho
mas amplia—y generan un programa anotado. A continuacién, se define una
relacion extendida del narrowing necesario, el narrowing necesario generalizan-
te, en la cual se generalizan los sub-términos anotados. Se demuestra que los
computos con esta relacién son cuasi-terminantes para programas inductiva-
mente secuenciales anotados y, de esta forma, se establece una base apropiada
para garantizar la terminaciéon de NPE offline.

3.2. Evaluacién parcial

En esta seccion se presenta un concepto general e informal de la aproxi-
macion a la evaluacion parcial de programas (logico) funcionales.

En este escenario, los datos de entrada al evaluador parcial son un un sis-
tema de reescritura—un tipico programa funcional de primer orden—y un lla-
mado a funcién inicial, el cual suele contener algtin dato conocido (los llamados
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datos estdticos). Por ejemplo, considere el siguiente sistema de reescritura:

inc(x) — add(succ(zero),x)
add(zero,y) — y
add(succ(x),y) — succ(add(z,y))

donde los niimeros naturales son construidos a partir de zero y succ. Podemos
evaluar parcialmente este programa con respecto al término inicial inc(x) para
obtener una definicion directa de la funcion inc (i.e., especializando la funcion
add con el primer argumento estatico succ(zero)).

Ambos evaluadores parciales tanto online como offline deben construir
alguna forma de drbol de ejecucion simbdlica. Se dice simbdlica porque los
términos pueden contener variables libres y, por lo tanto, a menudo se requiere
un mecanismo de ejecucion no estandar. Ademaés, se obtiene una estructura de
drbol ya que la evaluacién de las llamadas a funcién incluyendo variables libres
generalmente requieren derivaciones indeterministas.

La construccién de tal 4rbol de ejecuciéon simbolica es explicito en algunas
técnicas de evaluacion parcial (tales como, e.g., la supercompilacion positiva
[SGJ96a] o la evaluacion parcial dirigida por narrowing [AV02]). En algunas
otras técnicas, dicha construccién es implicita. Por ejemplo, muchos evalua-
dores parciales para programas funcionales (véase, e.g., [JGS93]) comprenden
algoritmos que iterativamente (1) toman una llamada a funcion, (2) ejecutan
algunas evaluaciones simbolicas, y (3) de la expresion evaluada parcialmente
extraen el conjunto de llamadas a funcién pendientes por resolver—los de-
nominados sucesores de la llamada a funcién inicial—en la siguiente iteraciéon
del algoritmo. Observe que, si agregamos una flecha desde cada término a
su conjunto de sucesores, podriamos obtener una clase de arbol de ejecucién
simbdélica.

Para ejecutar computaciones simbdélicas y evaluar términos con variables
libres en un contexto funcional, se requiere una extension de la seméntica es-
tandar. Aqui, surge de manera natural la alternativa del narrowing [Sla74|
como mecanismo de computacién simbdlica ya que éste combina reducciones
funcionales con la identificacion de instancias para las variables libres (para
una definicion formal véase el capitulo 2). Ademas, en el escenario de la pro-
gramacién logico funcional, puede ser utilizado el mismo principio operacional
para ejecutar tanto computaciones simbolicas como estandar [AV02] (de ma-
nera analoga a la evaluacién parcial de programas légicos, donde la resolucion-
SLD es usada tanto para computos simbolicos como estandar [LS91]).

Por ejemplo, de acuerdo al programa anterior tenemos el siguiente &rbol
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de ejecucion simbolica que obedece a la llamada inicial inc(x) (la llamada a
funcion seleccionada aparece subrayada):

Aqui, no fue necesario calcular posibles instancias de las variables libres; por
lo tanto, tenemos una evaluacién determinista. El programa residual asociado
puede ser facilmente extraido a partir de las computaciones que van de la raiz
a las hojas en el arbol de ejecucién simboélica. Del ejemplo anterior obtenemos
la siguiente regla:

inc(x) — succ(x)

En la préctica, los evaluadores parciales incluyen alguna clase de técnica de
memorizacion para evitar la evaluacion repetida del mismo término (modulo
renombramiento de variables). Considere la siguiente definicion de funcion:

ind(z) — add(z, succ(zero))
Aunque el arbol de ejecucion simbolica para inc (x) es infinito:

ind (z)

|

add(z, succ(zero))

{m)—)}fey/ zr—suce(y)}

succ(zero) succ(add(y, succ(zero)))

o0

un evaluador parcial terminaria con este ejemplo puesto que la llamada a fun-
cion add(y, succ(zero)) es una variante de add(z, succ(zero)). En el arbol an-
terior, las flechas que surgen de add(x, succ(zero)) estan etiquetadas con las
sustituciones calculadas por narrowing, i.e., sustituciones tales que, cuando se
aplican a add(z, succ(zero)) con la seméntica estandar, permiten un paso de
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reduccién. El programa residual asociado es el siguiente:

ind(z) — add(z,succ(zero))
add(zero, succ(zero)) —  succ(zero)
add(succ(y), succ(zero)) —  succ(add(y, succ(zero)))

En este caso, tenemos una regla residual asociada al primer paso de evaluacién
y dos reglas residuales asociadas una para cada paso indeterminista (aqui, los
enlaces computados se aplican a las partes izquierdas de las reglas).

La terminacién del arbol de ejecucién simbélica puede ser garantizado cuan-
do las computaciones simbdlicas son cuasi-terminantes, i.e., cuando se obtiene
un ndmero finito de términos diferentes —médulo renombramiento de varia-
bles. Note que, ain si el programa considerado es terminante con respecto
a la seméntica estandar, el mecanismo de ejecucién simbolica puede originar
tanto computaciones no-terminantes como no-cuasi-terminantes. Considere la
siguiente definicién de funcion:

double(x) — prod(x, succ(succ(zero)))
prod(zero,y) — zero
prod(succ(z),y) — add(prod(z,y),y)

Dada la llamada inicial double(x), el arbol simbélico asociado es infinito (se
usa succ?(zero) como una abreviacion para succ(succ(zero))):

double(x)

I

prod(z, succ?(zero))

{w?p Qﬂrx(y)}

zero add(prod(y, succ®(zero)), succ?(zero))

inie}p

add(zero, succ®(zero)) | {y—succ(z)}

/

succ?(zeropdd(add(prod(z, succ®(zero)), succ?(zero)))

00

Para asegurar siempre la terminacién de los arboles de ejecucién simbolica, se
debe considerar una operacién de generalizacion sobre términos. La decisién so-
bre cuales términos deben ser generalizados puede ser tomada en una etapa de
pre-procesamiento (el caso de la evaluacion partial offline) o durante el propio
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proceso de evaluacion parcial (como en la evaluacion parcial online). Los eva-
luadores parciales online son usualmente mas precisos puesto que tienen méas
informacién disponible para decidir si es necesario generalizar o no. En con-
traste, los evaluadores offline son menos precisos pero son generalmente mucho
mas rapidos ya que en la etapa de especializacién sélo deben seguir el proce-
dimiento indicado por las anotaciones agregadas durante el pre-procesamiento
(el llamado anélisis binding-time).

En el ejemplo anterior, la terminacién puede ser garantizada generalizando
la segunda llamada a la funcion prod como sigue:

double(x)

|

prod(z, succ?(zero))

{z+>zero J:p\r—wuce(y)}
zero add(| prod(y, succ*(zero)) |, succ®(zero))
e N

add(w, succ®(zero)) prod(y, succ?(zero))

{w»—;zey/ %ucc(z)}

succ?(zero) succ(add(z, succ?(zero)))

Ahora, el arbol de ejecucién simbdlica se mantiene finito ya que todas las
hojas son valores tales como zero y succ?(zero) (i.e., no contienen llamadas
a funcion) o contienen una llamada a funcién que es una variante de una
llamada a funcién previa dentro del arbol (los casos prod(y, succ?(zero)) y
add(z, succ®(zero)), los cuales son variantes de prod(x, succ?(zero)) y add(w,
succ®(zero)), respectivamente).

A partir de este arbol de ejecuciéon simbélica, puede ser extraido el siguiente
programa residual:

prod(z, succ®(zero))

prod(zero, succ?(zero zero

2

prod(succ(y), suce add(prod(y, succ®*(zero)))

succ?(zero)
2

Ll

(
add(zero, succ®(zero
add(succ(z), suce*( succ(add(z, succ?(zero)))

En el resto de este capitulo, se presenta un enfoque sistematico para la evalua-
cion parcial offline de sistemas inductivamente secuenciales.
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3.3. Garantizando cuasi-terminacién con respecto a
narrowing necesario

Narrowing es usado como mecanismo de computacién simbolica en el es-
quema NPE para ejecutar computos parciales [AV02]. A grandes rasgos, dado
un programa R y un término inicial ¢, el proceso de evaluacién parcial procede
construyendo un arbol de narrowing para ¢t en ‘R con la restriccién adicional de
no evaluar términos que sean variantes de otros ya evaluados previamente en
ese arbol. Por lo tanto, la terminacién del proceso NPE puede ser garantizada
cuando todos los computos de narrowing son cuasi-terminantes. De manera
andloga a Holst [Hol91], decimos que una computacion es cuasi-terminante
cuando ésta contiene un nimero finito de términos diferentes (modulo renom-
bramiento de variables).

La instancia mas reciente del esquema NPE esta basado en narrowing nece-
sario [AHLV05].

Sin embargo, mientras el NPE original garantiza que los computos son
cuasi-terminantes en el esquema online (aplicando operadores de generaliza-
ci6n y chequeos de terminacion apropiados), aqui se introduce una condiciéon
suficiente para SRTs tal que las computaciones de narrowing necesario siempre
son cuasi-terminantes. Para ello se introducen las siguientes definiciones:

Definicion 1 (grafo de dependencias funcionales) Dado un SRT R, su
grafo de dependencias funcionales, en simbolos G(R), contiene nodos etiqueta-
dos con los simbolos de funcion en D y existe un arco del nodo [ al nodo g sii
hay una lamada a la funcion g desde la parte derecha de alguna regla en la
definicion de funcion f.

Definicién 2 (funcién ciclica, funcién no ciclica) Dado un SRT R. Una
funcion f € D es ciclica si el nodo f forma parte de un ciclo en G(R) y en
caso contrario es no ciclica.

Ejemplo 3.1 Counsidere el siguiente SRT R:

f(s(z),y) — g(z,9)
g(z,s(y)) — h(z,y)
h(0,y) — y
h(s(z),y) — c(i(z), h(z,y))
i) — =
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donde f, g, h,i € D son funciones definidas y 0, s, ¢ € C son simbolos construc-
tores. El grafo de dependencias funcionales G(R) asociado, es como sigue:

ONOF0X0

Las funciones f, g, e ¢ son no ciclicas, mientras que h es ciclica.

Claramente, las funciones no-ciclicas no pueden introducir computaciones no
terminantes (tampoco no-cuasi-terminantes) siempre y cuando las funciones
ciclicas no las introduzcan. De este modo, la atencién se enfocaré en las fun-
ciones ciclicas. De acuerdo a [CK96|, se dice que la profundidad de una variable
x en un término constructor t, en simbolos dv(t,x), esta definida como sigue:

dv(c(tn)
dv(c(tn)
v(y,
dv(y,

1 + max(dv(ty,x)) if © € Var(c(t,))
if x & Var(c(ty))
ifr=ydondeyecV
if x 42y dondey eV

, T

8

9

.

8
I

o

)
)
)
)

8

y donde ¢ € C es un término constructor con aridad n > 0.
La siguiente definiciéon introduce el concepto de funcion no creciente, i.e.,
una funcién que siempre consume sus parametros o los deja inalterados:

Definicion 3 (funcién no creciente) Sea R un SRT constructor lineal por
la izquierda. Una funcion f € D es no creciente sii cada regla f(5,) — r
mncluida en la definicion de f satisface las siguientes condiciones:

1. la parte derecha no contiene simbolos de funcion anidados (i.e., simbolos
de funcion que ocurran dentro de otros simbolos de funcion definidos), y

2. dv(s;,x) = dv(t;,x) para todos los sub-términos encabezados por opera-
cion g(tm) enr, dondei € {1,...,n}, x € Var(s;), y j € {1,...,m}.

Ejemplo 3.2 Una funcion definida por una sola regla f(z,y, s(z)) — c(g(x)
,h(2)), con s,c € Cy f,g,h € D, es no-creciente dado que se mantienen las
siguientes relaciones:

dv(z,z) =0 > 0=dv(z,x)
dv(z,z) =0 > —1=dv(z, )
dv(y,y) =0 = —1=dv(z,y)
dv(y,y) =0 = —1=dv(zy)
dv(s(z),z) =1 > —1=dv(x,z)
dv(s(z),z) =1 = 0=dv(z,2)
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i.e., la variable x unicamente es copiada, la variable y se desvanece, y (la pro-
fundidad de) la variable z decrece.

De forma andloga a [Der87|, se dice que un SRT es cuasi-terminate para
un conjunto de términos T con respecto a marrowing necesario sii son cuasi-
terminantes todas las derivaciones de narrowing necesario que provienen de los
términos en T'. Ahora, se ofrece una condicion suficiente para cuasi-terminacion

de SRTs:

Definicién 4 (SRT no-crecientes) Sea R un SRT inductivamente secuen-
cial. R es no creciente sii todas las funciones f € D son lineales por la derecha
y no ciclicas o no crecientes.

La restriccion a SRTs inductivamente secuenciales no es realmente necesaria
(i.e., los SRTs constructores lineales por la izquierda serian suficientes) pero se
impone esta condicién porque narrowing necesario esti definido tnicamente
para esta clase de SRTs. Por otro lado, la linealidad por la derecha es necesaria
no s6lo para garantizar cuasi-terminacioén sino para asegurar que el desplegado
de funciones no introduzca computaciones repetidas.

Teorema 5 (SRT cuasi-terminante [RSVO05]) Si R es un SRT no cre-
ciente, entonces R es cuasi-terminante para cualquier término lineal con res-
pecto a narrowing necesario.

Se advierte que no hay una relacién clara entre cuasi-terminacién con respecto
a narrowing necesario y las condiciones relacionadas en reescritura de términos.
Por ejemplo, considere el siguiente SRT:

f0,y) — y
f(s(@),y) —  flz,s(y))

el cual no cumple las condiciones para los SRTs no crecientes, y donde 0,s € C
y f € D. Este SRT es trivialmente terminante con respecto a reescritura ya
que el primer pardmetro de la funciéon f decrece estrictamente en cada llama-
da recursiva. Sin embargo, no es cuasi-terminante con respecto a narrowing
necesario, como se muestra en la siguiente computacion (infinita):

f($, y) M ass(2’)} f(IE/, S(y))
o ss(x)} f(:E//» 8(8(y>))

a4
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Otros conceptos relacionados con la terminacién son igualmente poco efectivas
para garantizar cuasi-terminacion con respecto a narrowing necesario, como la
terminacién por cambio de tamano (size-change analysis [LJBAO1]) adaptada
a SRTs en [TGO3]), ya que solo aseguran que algunos parametros decrezcan
(pero no todos ellos), lo cual no es suficiente en nuestro contexto donde todos
los parametros pueden ser desconocidos (i.e., variables libres). La linealidad por
la derecha es un requerimiento esencial inclusive para funciones muy simples.

Por ejemplo, considere las siguientes funciones no crecientes:

f(0,y) —y
f(s(z),y) — f(z,9)
g(x) — f(z,2)

donde 0,5 € Cy f,g € D. Este no es un SRT no creciente ya que la funciéon
g no es lineal por la derecha. Por lo tanto no asegura cuasi-terminacién con
respecto a narrowing necesario:

9(x) ~ia f@,2) ~aese)y @ s(@h)
M ss(2)} f(x//,8<8<$//)))

a4

Evidentemente, el uso de la estrategia del narrowing necesario es crucial, i.e.,
no se garantiza la cuasi-terminacién para otras estrategias de narrowing (e.g.,
narrowing innermost). Por ejemplo, dado el siguiente SRT cuasi-terminante:

f(@) — g(h(z))

h(O) — 0

g(z) —
h(s(z)) — s(h(z))

de acuerdo a narrowing necesario el sistema es cuasi-terminante mientras que
para la estrategia innermost podria producir la siguiente derivaciéon no cuasi-

terminante:

~{alss(x)} g(s(s(h(ac”))))

>

La especificaciéon mas cercana a la caracterizacién no creciente ha sido presen-
tada en [Wad90] y [CK96]. Wadler introdujo el concepto de funciones treeless
para asegurar la terminacion del proceso de deforestacion [Wad90|. Las fun-
ciones treeless son una subclase de las funciones no crecientes donde, ademas,
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todas las llamadas a funcién en las partes derechas de las reglas s6lo pueden
tener variables en sus argumentos. Chin y Khoo [CK96] introdujeron la clase de
funciones denominadas consumidores no crecientes y demostraron que cualquier
conjunto de funciones mutuamente recursivas que sean consumidores no cre-
cientes pueden ser transformadas en un conjunto equivalente de funciones tree-
less, de tal forma que pueda ser aplicado el proceso de deforestaciéon. Esta ca-
racterizacion difiere de la no creciente en dos puntos principalmente. Primero,
Chin y Khoo s6lo requieren llamadas a funcion lineales en las partes derechas
de las reglas (en lugar de exigir linealidad en toda la parte derecha de las reglas,
como se requiere en la caracterizacion no creciente). Esta definicion menos res-
trictiva no es correcta en el contexto de narrowing. Por ejemplo considere las
siguientes funciones de consumidores no crecientes de acuerdo a Chin y Khoo
[CK96]:
flz) —
9(s(z)) — g(z)
h(c(s(z),y)) —
donde ¢,s € Cy f,g,h € D. Tenemos que dado el término inicial h(f(x)), na-

rrowing necesario produce una derivacién infinita la cual no es cuasi-terminante:

hf (@) ~ia h(c(g(z),
M ass(a’)} h(c(g(w’), S($/)))
M {ass(x)} h(C(g(i‘”), S(S(l‘”))))

>

En segundo lugar, Chin y Khoo no aceptan llamadas a funcién anidadas en la
parte derecha de las reglas de programa. Por el contrario, la caracterizaciéon de
SRTs no crecientes acepta términos (lineales) arbitrarios en las partes derechas
de las funciones no ciclicas, lo que permite cubrir un rango més amplio de

funciones.

3.4. De NPE online a NPE offline

La formulacién original del esquema NPE asegura terminacién el modo
online (véase, e.g., [AHV02, AV02, AFV98|), i.e., durante el proceso de eva-
luacién parcial se utilizan operadores de generalizacién y test de terminaciéon
apropiados para garantizar que s6lo sean computados un ntimero finito de tér-
minos diferentes (médulo renombramiento de variables). Como se mencion6
anteriormente, este esquema logra potentes optimizaciones pero también son
muy costosas (en términos de tiempo y espacio); por lo tanto, no es muy
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adecuado para especializar problemas realistas. Para remediar esta situacion,
en [RSV05] se introduce un método NPE més rapido el cual asegura termi-
naciéon de manera offline incluyendo una etapa de preprocesamiento basada en
el concepto de SRT no creciente.

En principio, un método NPE simple podria restringir los programas fuente
a SRTs no crecientes; entonces, ya no seria necesario aplicar controles de
terminacién ni operaciones de generalizacién durante la evaluacién parcial,
puesto que las derivaciones de narrowing necesario serian cuasi-terminantes
(cf. Teorema 5). Este esquema produciria una herramienta NPE muy réapida—
puesto que solo requeriria verificaciones de igualdad médulo renombramiento
de variables—aunque desafortunadamente seria muy restrictiva con respecto a
la clase de programas susceptibles de ser especializados.

Asi pues, se considera una clase mucho més amplia de SRTs, i.e. los progra-
mas inductivamente secuenciales, la clase de programas para la cual NPE fue
originalmente definida, y se define un algoritmo que anote las expresiones que
puedan causar la no cuasi-terminacién de las derivaciones del narrowing nece-
sario. El programa anotado es procesado mas tarde por una relacion extendida
del narrowing necesario para generalizar los subtérminos problematicos. Sea
Fo = FU{e}, donde @ ¢ F es un simbolo nuevo. Dado un SRT R, un término ¢
se anota reemplazando ¢ por e(t). Las siguientes funciones auxiliares son tutiles
para manipular términos anotados:

gen(z) = =x sizeV
gen(h(t,)) = h(gen(t,)) siheF, n=0
gen(e(t)) = y donde y € V es una variable nueva

i.e., dado un término anotado t € T (F,,V), la expresion gen(t) € T(F,V)
regresa una generalizaciéon de ¢ reemplazando los subtérminos anotados por
variables nuevas.

aterms(z) = o sizeV
aterms(h(t,)) = U, aterms(t;) siheF,n>0
aterms(e(t)) = {t} Uaterms(t)

Aqui, la expresion aterms(t) C T (F,,V) regresa el conjunto de subtérminos
anotados (los cuales pueden contener anotaciones inclusive) en t € 7 (F,, V).

A continuacién se ilustra el uso de las funciones gen y aterms con algunos
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ejemplos sencillos:

gen(f(x,g(h(y))))
gen(f(z,o(g(h(y))
f( (

®))))) = flz,w)
gen(f(x, o(g(e(h(y)))))) = [z, w)
aterms(f(x,g(h(y)))) {}
aterms(f(z,o(9(h()))) = {g(h(y))}
aterms(f(z,o(g(e(h(y)))))) = {g(e(h(y))), h(y)}

La siguiente definicién introduce el concepto de transformacién para anotar
programas inductivamente secuenciales. Intuitivamente, se revisaran las partes
derechas de las reglas y se anotaran aquellos argumentos correspondientes a
subtérminos encabezados por funcién definida, i.e., los argumentos de funcion
que incluyan simbolos de funcién (evitando asi, funciones anidadas); ademés
se anotaran aquellos que violen la propiedad no creciente; después, cada sub-
término anotado serd tratado de manera similar a la anotacién de la parte
derecha de la regla (de esta forma, es posible obtener anotaciones anidadas);
finalmente, seran anotadas todas las ocurrencias repetidas de la misma variable
excepto una. Formalmente se tiene,

Definiciéon 6 (ann(R)) Sea R = {l; — ri | i =1,...,k} un SRT inductiva-
mente secuencial sobre F. El SRT anotado, ann(R), sobre Fe esta dado por el
conjunto de reglas {l; — v, | i =1,...,k} donde r}, i =1,...,k, es calculado

como sigue:

1. Siroot(l;) es una funcion no ciclica, entonces 1, se obtiene a partir de r;
anotando todas las ocurrencias de la misma variable excepto una (e.g.,
la de la posicion mds a la izquierda), de tal forma que gen(r)) sea un
término lineal.

2. Siroot(l;) es ciclica, entonces ) se obtiene a partir de qs(l;, ;) anotando
el menor nimero de variables tal que gen(t) sea lineal para todo t €
{qs(li,r;)} Uaterms(qs(l;,7;)). La definicion de la funcion auxiliar qs se
muestra en la Fig. 3.1.

De primera mano, la funcién auxiliar gs ignora simbolos constructores has-
ta que se encuentra un subtérmino encabezado por un simbolo de funcién
f(t1,...,ts). Entonces, por cada argumento t;, se procede (llamando a g¢s’)
como sigue:



3.4. De NPE online a NPE offline 31

t si t € V es una variable
gs(l, 1) = c(gs(l,ty)) sit=c(tp),ceC,yn=0
’ F(&) sit=f(ln), €D, yt;=qs'(t)
paratodoi=1,...,n,n >0
t sit€7(C,V) es un término construc-

tor y dv(p;,z) > dv(t,x) para todo
x €Var(p),i=1,....n
e(qs(f(pn),t)) en caso contrario

qs'(f(Pn),t) =

Figura 3.1: Funciones Auxiliares gs y gs’

= si t; es un término constructor y todas las variables cumplen con la
propiedad de funcién no creciente, entonces t; permanece sin cambios;

= en caso contrario, el subtérmino considerado, ¢;, se anota y el proceso se
reinicia para t;.

De manera trivial, para cualquier SRT no creciente R, se tiene que ann(R) =
R. Ademas, si R es un SRT inductivamente secuencial, entonces ann(R) tam-
bién lo es, ya que las partes izquierdas de las reglas no se han modificado.

Note que la Definicién 6 es indeterminista ya que no precisa qué variable
no debe ser anotada cuando hay ocurrencias repetidas de la misma variable.
En algunos casos, esta decision puede afectar significativamente al resultado de
la evaluacion parcial (véase Sect 3.5.2). Esta situacion podria ser optimizada
en algunos casos permitiendo al programador elegir la variable (estatica) que
no debe ser anotada.

Ejemplo 3.3 Considere el siguiente programa inductivamente secuencial R:

fO,y) — y
f(s(x),y) — gz, f(z,5(y)))
g(z,y) — 9g(y,z)

donde f,g € Dy 0,s € C. El SRT ann(R) se anota como sigue:
fOy) —y

f(s(z),y)  — gz, e(f(x,e(s(y)))))
g(x,y) — gy, )
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Observe que las ocurrencias repetidas de x en la segunda regla no se deben de
anotar puesto que

aterms(g(z, o(f(x,#(s(y)))))) = {f(z, o(s())), s(y)}

y, por lo tanto, gen(t) es lineal para todo

t € {g(z,o(f(z,0(s(y))))), f(x,0(s(y))),s(y)}

e, g(x,wy), f(x,we2), y s(y) son términos lineales, donde w; y wa son varia-
bles (frescas) nuevas.

Puesto que los computos parciales realizados en el esquema NPE son calcu-
lados por medio de narrowing necesario, ahora se extiende esta relaciéon para
generalizar subtérminos anotados (y asi asegurar la terminaciéon del proceso de
evaluacion parcial).

Definicién 7 (narrowing necesario generalizante) sea R un SRT induc-
tivamente secuencial anotado sobre Fo. La relacion de narrowing necesario
generalizante, en simbolos ~, estd definida como la menor relacién que satis-
face

(narrowing necesario )
S~pRot

siroot(s) €D yseT(F,V)

S ~gt

(generalizacién)
t € {s} Uaterms(s)
S ~e gen(t)

siroot(s) e D y s ¢ T(F,V)

(decomposicién)
s=c(ty,...,tn) N1 €{l,...,n}
S ~ct;

si root(s) € C

Una derivaciéon de narrowing necesario generalizante s ~-» t esta compues-
ta de pasos de narrowing necesario (para términos no anotados encabezados
por un simbolo de funcion), generalizaciones (para términos anotados), y des-
composicion de constructores (para términos no anotados encabezados por
constructor), donde o representa la composicion de las sustituciones etique-
tando los pasos propios de narrowing necesario. Note que, narrowing necesario
tnicamente computa una forma normal en cabeza (i.e., una variable o un tér-
mino encabezado por constructor), la regla de descomposicion se requiere para
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asegurar que todas las posibles funciones internas sean, a la larga, evaluadas
parcialmente. Algunos ejemplos del célculo de narrowing necesario generali-
zante pueden ser examinados en la siguiente seccién.

Notemos también que un paso de generalizacién, es de algtin modo equiva-
lente a la operacion de splitting de la deduccion parcial conjuntiva (conjunctive
partial deduction CPD) de programas logicos [SGJT99]. En tanto que CPD con-
sidera conjunciones de atomos, aqui tratamos con términos que posiblemente
contienen simbolos de funcién anidados. Por lo tanto, aplanar la llamada de
una funcién anidada es basicamente equivalente a una operaciéon de splitting
de una conjunciéon (en ambos casos se pierde algo de informacion).

El siguiente resultado muestra la validez del algoritmo de anotacién .

Teorema 8 (SRT anotado cuasi-terminante [RSVO05]) Sea R un SRT in-
ductivamente secuencial y t un término lineal. Cada derivacion de narrowing
necesario generalizante para t en ann(R) es cuasi-terminante.

3.5. El método de evaluacién parcial offiine dirigido
por narrowing

En esta seccion, primeramente, se describe el método offline NPE comple-
to, el cual esta basado en la anotacién de programas procesados con narrowing
necesario generalizante. Luego, se ilustra el nuevo esquema por medio de al-
gunos ejemplos seleccionados. Finalmente, se presenta un resumen de experi-
mentos realizados con un prototipo implementado cuyos resultados muestran
las ventajas de este enfoque comparado con el método online NPE original.

3.5.1. Descripcién del método NPE offline

En esta aproximacion offline del NPE, dado un SRT inductivamente se-
cuencial R, la primera etapa consiste en calcular el SRT anotado: ann(R).
Después, en la seqgunda etapa—Ia evaluacion parcial propiamente dicha—toma
el SRT anotado, ann(R), conjuntamente con un término (lineal) inicial, ¢, cons-
truye el arbol (finito) de narrowing necesario generalizante para ¢t en ann(R),
y extrae el programa residual—evaluado parcialmente.

Esencialmente, los programas residuales se extraen a partir de las llamadas
resultantes, o(s) — rann(t), por cada paso respectivo de narrowing necesario
§ ~4 t en el drbol narrowing necesario generalizante considerado, donde la fun-
ciéon rann simplemente elimina las ocurrencias de simbolo “e” en un término.
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En general, las partes izquierdas de las resultantes no estdn necesariamente en
la forma f(s1,...,syn), donde s; representan los términos constructores, por lo
que pueden contener simbolos de funcion definida anidados. Por consiguiente,
se precisa un renombramiento de términos para restaurar el formato legal del
programa. Las siguientes definiciones originales de [AHLV05| formalizan el con-
cepto de renombramiento:

Definicién 9 (renombramiento independiente) Un renombramiento in-
dependiente p para un conjunto de términos T esta representado por una fun-
cion de términos a términos definida como sigue: para todo términot € T,

» p(t) =t ift = f(Tn), donde f € Dy T, son variables diferentes, y

» p(t) = fi(Tn), de otra forma, donde T, son variables distintas de ¢ de
acuerdo al orden de su primera ocurrencia y f; ¢ D es un simbolo de
funcién nuevo.

Observe que las llamadas a funcién cuyos argumentos son variables diferentes
no son renombrados ya que esto no es necesario.

Ejemplo 3.4 Considere el siguiente conjunto de términos

T ={f(z,y), g(h(x),y), s(c(x),2)}

donde f, g, h,s € D son funciones definidas y ¢ € C es un simbolo constructor.

Entonces, la siguiente distribucién p es un renombramiento independiente para
T:

p=1{  flz,y)

g9(h(z),y)

s(c(z), z)

Basicamente, dado un programa anotado ann(R) y un término lineal ¢, la eta-
pa de evaluacién parcial procede construyendo un arbol de narrowing necesario
generalizante para ¢t en ann(R), donde se incluye una comprobacion adicional
para verificar si ya se ha procesado una variante del término actual y, en caso
afirmativo, se detiene la derivacion. La cuasi-terminaciéon de los computos de
narrowing necesario generalizante (Teorema 8) garantizan que el arbol genera-
do de esta forma es finito. Una vez que el arbol es construido, se computa un
renombramiento independiente p para el conjunto de términos {s | s ~, t},
i.e., para los términos a los cuales se aplica su respectivo paso de narrowing
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necesario. En tanto que la funcién p es suficiente para al renombramiento de las
partes izquierdas de las resultantes, las partes derechas requieren una relacién
més elaborada, ren,, la cual reemplaza recursivamente cada llamada en el tér-
mino por una llamada a la correspondiente funcién renombrada. Formalmente,

Definicion 10 (funciéon de renombramiento [AHLVO05]) Sea T un con-
junto finito de términos y p un renombramiento independiente de T'. Dado un
término s, la funcion (indeterminista) ren, se define como sigue:

S sisecV
c(reny(ty)) sis=c(ty), ceC, yn=0
reny(s) = 0'(p(t)) si existe un término t € T

tal que s =0(t) y
0 = {x — ren,(6(x)) | x € Dom(0)}

Ejemplo 3.5 Counsidere el conjunto de términos 7' y el renombramiento in-
dependiente del ejemplo 3.5.1. Dado el término g(h(x), f(a, s(c(b),b))), donde
a,b € C son simbolos constructores, la funcién ren, regresa el término renom-

brado ¢'(z, f(a, 5'(b)).
Ahora, el método NPE offline puede ser formalizado como sigue:
Definicion 11 (NPE offline) Sea R un SRT inductivamente secuencial y

(@) un término lineal' con f € D. La NPE offline de R con respecto a
f(@n) se obtiene como sigue:

1. Primero, se calcula el SRT anotado ann(R).

2. Después, se construye un drbol (finito) de narrowing necesario generali-
zante, T, para f(ZTy) en ann(R), donde cada derivacion se detiene cuando
ésta alcance un término constructor o un término encabezado por funcion
que sea un renombramiento de algin término precedente en la misma
derivacion (o en una anterior).

3. Finalmente, el SRT residual contiene una regla (renombrada)
o(p(s)) — reny(rann(s’))

Por cada paso de narrowing necesario s ~», s en 7. Aqui, p es un re-
nombramiento independiente de {s | s ~, s’ € T}.

'Esta no es una restriccion ya que se puede considerar un término arbitrario ¢ agregando
simplemente una nueva definiciéon de funciéon f(Zn) — t a R, donde T, son las distintas
variables de .
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pow(z, s(0))

{m»—>0}/ \x»—>s wa)} Wd

wy + e(wa X wy) x x.o(pow(x., 0))
N N
(et w1 +w B w?f w1 x xws  pow(x,0)
2N Vi
w3 s(ws+ ws) s(0)
Jc
wy + W3

Figura 3.2: Arbol de narrowing necesario generalizante para main(z)

Para hacer més sencilla la definicién anterior, a partir de cada paso de narro-
wing necesario individual se extrae una resultante. Evidentemente, es posible
definir algoritmos mas refinados para extraer las resultantes a partir de un
arbol de narrowing necesario generalizante; e.g., en muchos casos, se puede
extraer una sola resultante asociada a una secuencia de pasos narrowing. De
hecho, el prototipo implementado sigue este refinamiento.

Ahora se establece la correccién y terminacion de este método de evaluacion
parcial.

Teorema 12 Sea R un SRT inductivamente secuencial y f(ZTz) un término
lineal con f € D. El algoritmo de la Definicion 11 siempre termina al computar
un SRT inductivamente secuencial R’ tal que narrowing necesario calcula los
mismos resultados para f(T,) en R y en R'.

3.5.2. Ejemplos seleccionados
En esta seccién se muestra una serie de ejemplos seleccionados con los

cuales se ilustra el método NPE offline disefiado hasta ahora.

Especializacion del programa. FEl primer ejemplo ilustra el uso del méto-
do NPE offline para especializacién de programas. Considere el siguiente SRT
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el cual ha sido anotado de acuerdo a las Definicién 6:

main(z) — pow(x,s(s(0)))
pow(z,0) — s(0)
pow(z,s(n)) — x X e(pow(z,n))
Oxm — 0
s(n)xm — m+ e(nxm)
0+m — m
s(n)+m — s(n+m)

Dado el término inicial main(z), se construye el arbol de narrowing necesario
generalizante representado en la Figura 3.2. Asi pues, el SRT residual asociado
contiene las siguientes reglas:

main(zr) — powsy(x)
pows(z) — x X powi(x)
powi(xz) — X powp(x)
powp(z) —  5(0)

junto con las definiciones originales de “x” y “+4”. El renombramiento indepen-
diente considerado es como sigue:

p=A main(z) +— main(x),
pow(z,s(s(0))) +— pows(z),
pow(z,s(0)) +— pow:(x),
pow(z,0) — powo(x),
TXY — T XY,
r+y — x+y }

Adicionalmente, estas cuatro reglas se pueden simplificar facilmente realizando

2

un proceso estandar de transformacion por compresidn® como sigue:

main(z) — x x (x x s(0))

ya que las funciones pows, powi, y powg son inicamente funciones intermedias
(i.e., solo hay una llamada a cualquiera de ellas). Este sencillo ejemplo muestra
que, a pesar de las anotaciones de algunos subtérminos, la capacidad de espe-
cializacion del esquema NPE (online) original no se pierde con la aproximacion

offline.
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lenapp(z,y)

{y—[]} len(yQwa:ws} len(z : azjil(z.s,y))
0 s(len(ws)) s(len(app(zs,y)))
e le
len(ws) len(app(zs,y))

Figura 3.3: Arbol de narrowing necesario generalizante para lenapp(z,y)

Deforestacion. FEl segundo ejemplo esta relacionado con el proceso de defo-
restacion de Wadler el cual permite eliminar estructuras de datos intermedias
[Wad90|. Considere el siguiente SRT R:

lenapp(z,y) — len(app(z,y))
len([]) — O

len(z:xs) — s(len(zs))
app([l.y) — v
app(z : xs,y) — x:app(xs,y)

donde lenapp(x,y) calcula la longitud de la concatenacion de dos listas x e y.
Esta funcién no es del todo eficiente ya que se construye una estructura de datos
intermedia (la concatenacion de z e y). Dado que R es no creciente, se tiene
que ann(R) = R. Entonces, dado el término inicial lenapp(z,y), se construye
el arbol de narrowing necesario generalizante representado en la Figura 3.3.
Ahora, usando el siguiente renombramiento independiente:

p=A lenapp(z,y) + lenapp(z,y),

len(app(z,y)) + la(z,y),

len(y) — len(y),
) —

len(z : app(zs,y) la2(z,zs,y) }

el SRT asociado es como sigue:

lenapp(x y) — la(z,y)
la([],y) — len(y)

la(z : zs,y) — la2(z,zs,y)

la2(z,zs,y) — s(la(zs,y))

*Un post-proceso estandar de desplegado conocido como: transition compression [JGS93]
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junto con la definicién de la funcién original len. Y, tal como en el ejemplo ante-
rior, una simple transformaciéon de post-desplegado podria eliminar la funcién
intermedia la2. Notese que el SRT residual esta completamente deforestado
(i.e., no se construye una lista intermedia).

Eliminacién del orden superior. El ultimo ejemplo consiste en la elimi-
nacién de funciones de orden superior. En algunos lenguajes de programacion,
las caracteristicas del orden superior son desfuncionalizadas [Rey98, War82],
i.e., son expresadas por medio de programas de primer orden con un operador
de aplicacion explicito.? Por ejemplo, el siguiente SRT, el cual ya ha sido ano-
tado de acuerdo a la Definicion 6, incluye la definiciéon de la conocida funciéon
de orden superior map:

map(incy, x)

[]

apply(e(f),x) : map(f,zs)

minc(z

)

map(f,[])
map(f,x : xs)
)

z)

inc(x

L

apply(inco,

aqui, se utiliza un operador de aplicacién explicito apply junto con la aplicacién
de la funcion parcial incy (un simbolo constructor).

Observe que, en este ejemplo, se ha anotado la ocurrencia que estd mas a la
izquierda de la variable f en la tercera regla del programa. Esto es esencial para
obtener una definicién de primer orden map(incg, x). Por otro lado, anotando la
segunda ocurrencia de la variable f, el evaluador parcial devuelve basicamente
el programa original.

Dado el término inicial minc(x), se construye el arbol de narrowing nece-
sario generalizante mostrado en la Figura 3.4. Note que apply(w, y) no se reduce
mas puesto que, como se menciond antes, esta llamada de orden superior con-
tiene una variable funcional libre y, de este modo, su evaluacién se suspende
(lo cual significa que la definiciéon original de apply deberia ser incluida en el
programa residual).

3Tal como en el lenguaje Curry, no se permite la evaluaciéon de llamadas de orden superior
incluyendo variables libres que acttien como funciones (i.e., tales llamadas son suspendidas
para evitar la aplicacién de unificacion de orden superior). En [AT99] se encuentra una
estrategia mas flexible.
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minc(zx)

i

map(inco, $2

y wyys)

[] apply(e(

/

~

nco), y) : map(inco, ys)
\C

map(incy, ys)

£\

apply(e(incy),y
apply(w,y) inco

Figura 3.4: Arbol de narrowing necesario generalizante para minc(x)

Dado el siguiente renombramiento independiente:

p=A minc(xz) +—  minc(x),
map(incg,ys) — mapinc(ys),
inc(y) +— inc(y),
apply(w,y) — apply(w,y) }

el SRT residual calculado por el NPE offline es como sigue:

minc(x) — mapinc(x)
mapinc([]) — []
mapinc(y : ys) — apply(inco,y) : mapinc(ys)
incy) — s(y)
apply(inco,y) — inc(y)

Finalmente, usando un sencillo post-proceso de desplegado obtenemos el si-
guiente programa:

minc(x) — mapinc(x)
mapinc([]) — []
mapinc(y : ys) —  s(y) : mapinc(ys)
donde el operador de aplicacion explicito apply ya no es necesario. Note que

esta transformacién constantemente logra mejoras significativas en el tiempo
de ejecucion de los programas (véase, e.g., [AHV02]).

3.5.3. Evaluaciéon experimental

El método NPE offline esbozado en la Seccion 3.5.1 ha sido implementa-
do en el lenguaje declarativo multi-paradigma Curry [Han06]. Los programas
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fuente del evaluador parcial y la explicacién detallada de los estdndares de
comparaciéon considerados a continuacion estan disponibles publicamente en:
http://www.dsic.upv.es/users/elp/german/offpeval/.

La herramienta NPE es puramente declarativa y acepta programas Curry
incluyendo funciones de orden superior, algunas funciones propias del sistema
(built-in’s), etc.

El cuadro 3.1 muestra los resultados de una comparativa en la que se han
considerado los siguientes ejemplos:

ackermann: Esta es la conocida funcién de Ackermann especializada para un
argumento de entrada mayor o igual a 10.

allones: El objetivo de este ejemplo es producir autométicamente una fun-
cion nueva que transforme todos los elementos de una lista a “1” calcu-
lando primero la longitud de la lista original y, después, construyendo
una nueva lista de la misma longitud cuyos elementos sean “1”. Este es
un tipico ejemplo de deforestacion [Wad90].

fliptree: Otro tipico ejemplo de deforestacion. Aqui, el objetivo es invertir
dos veces una estructura de arbol de tal forma que se obtiene la estructura
de arbol original; no se proporcionan valores estaticos de entrada.

foldr.allones: Fl objetivo de este ejemplo es obtener la especializaciéon de
una funcién que concatene cierto nimero de listas y, después, transfor-
mar todos los elementos a “1”. La funcién original se define por medio
del combinador de orden superior foldr. El proceso de especializacion
considera que una de las listas es conocida.

foldr.sum: En este ejemplo, se produce una funcién especializada para sumar
los elementos de una lista (con un prefijo dado) usando la funciéon de
orden superior foldr.

fun_inter: Este ejemplo consiste en la especializacion de un intérprete fun-
cional simple para un programa dado.

gauss: Kl objetivo de este ejemplo es la especializacion de la conocida funcion
de Gauss para niimeros naturales mayores o iguales a 5.

kmp_matcher: Es un comparador de patrones especializado para un patrén
dado. El ejemplo es conocido como el test “KMP” [CD89].
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Cuadro 3.1: Resultados de estdndares de comparacion

benchmark codesize onlineNPE speedupl offlineNPE speedup?2
(bytes) (ms.) (online) | ann (ms.) ‘ mix (ms.) (offline)
ackermann 1496 20290 1.006 100 590 4.750
allones 1191 180 1.065 50 200 1.050
fliptree 1861 1940 0.985 100 240 0.977
foldr.allones 2910 3633 1.024 120 430 2.034
foldr.sum 3734 6797 1.311 170 3340 1.293
fun_inter 4266 28955 — 160 5190 —
gauss 1241 11090 1.040 100 757 1.013
kmp_matcher 3222 11670 5.346 157 9410 1.219
power 1693 160 3.087 110 280 1.012
Average 2402 9413 1.858 119 2271 1.668

power: Considera el ejemplo de especializacién mostrado en la Seccién 3.5.2
para un exponente constante de 6.

Para cada ejemplo, se muestra el tamano (en bytes) del programa (codesize),
el tiempo de ejecucion de la herramienta NPE online (onlineNPE), el tiempo
de ejecucion de la nueva herramienta NPE offline descrita aqui (of£1ineNPE),
donde se muestra tanto los tiempos para analizar y anotar el programa original
(ann) como para ejecutar los computos parciales y extraer el programa residual
(mix), asi como la relacion de mejora alcanzada por los programas especializa-
dos con cada esquema de especializacion (speedupl y speedup2); las relaciones
de mejora estan dadas por orig/spec, donde orig y spec son tiempos de ejecu-
cién absolutos de los programas originales y especializados, respectivamente.
Los tiempos son expresados en milisegundos y son el promedio de 10 ejecu-
ciones sobre una PC-Linux a 2.4 GHz (Intel Pentium IV con 512 KB cache).
Los datos de entrada fueron seleccionados para producir tiempos de ejecucion
razonablemente grandes. Los programas fueron ejecutados con el compilador
de Curry a Prolog (curry2prolog) de PAKCS [HeAET04].

Como puede verse en el Cuadro 3.1, se han reducido los tiempos de eva-
luacion parcial a un 20 % aproximadamente respecto a la herramienta NPE
original, los que significa que el principal objetivo se ha alcanzado. Respecto
a la relacién de mejora, se aprecia que la mayoria son problemas de especia-
lizacion (en lugar de considerar problemas de optimizacion), lo cual explica
los buenos resultados alcanzados por la herramienta NPE offline. Sin embargo,
el nuevo método no es capaz de pasar el conocido test “KMP” [CD89]| (véase
el ejemplo kmp_matcher). Existen dos requerimientos esenciales para pasar el
test KMP: una buena propagacion de informacion y un andlisis de terminaciéon
mas potente que evite un alto grado de generalizacién. En tanto que la aprox-
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imacion offline propaga la informacion lo mismo que el esquema online (el
cual si pasa el test KMP), el anélisis de terminacion (implicito) del esquema
offline es mucho mas simple. Serfa interesante verificar si una aproximacion
combinada online/offline es mas util. El actual evaluador parcial offline trata
adecuadamente con funciones aritméticas (ackermann), con la simplificacion
de llamadas de orden superior (ejemplos foldr.allones y foldr.sum), y con
un intérprete funcional simple (ejemplo fun_inter), donde las relaciones de
mejora no son mostradas puesto que el tiempo de ejecucion de los progra-
mas especializados es cero (i.e., el programa de entrada al intérprete ha sido
completamente evaluado).

3.6. Trabajo relacionado y discusion

A pesar de la relevancia de narrowing como mecanismo de computacion
simbélica, se encontré poco trabajo dedicado a analizar su terminacién. Por
ejemplo, Dershowitz and Sivakumar [DS88| definieron un procedimiento de na-
rrowing que incorpora una poda de algunos objetivos no satisfacibles. Otras
aproximaciones similares han sido presentadas por Chabin and Réty [CR91],
donde narrowing esta dirigido por un grafo de términos, y por Alpuente et
al. [AFRV93|, donde se introdujo el concepto de loop-check. También Antoy y
Ariola [AA97] introdujeron un tipo de técnica de memorizacion? para lenguajes
logico funcionales tal que, en algunos casos, se logra obtener una representacion
finita de un espacio de narrowing infinito. Todas estas técnicas son online, ya
que usan informacion acerca del término que esta siendo especializado por na-
rrowing. Por otro lado, Christian [Chr92] introdujo una caracterizacion de SRTs
para los cuales narrowing termina. Bésicamente éste requiere que las partes
izquierdas sean flat, i.e., que todos los argumentos sean variables o términos
bésicos (ground). Ninguno de éstos trabajos considero6 la cuasi-termination ni
present6 un método para anotar SRTs con el fin de forzar su terminacion.

Otros trabajos relacionados vienen de la extensa literatura sobre evaluacion
parcial. Dentro del paradigma de programacion logica, Decorte et al. [DDL197]
investigaron la cuasi-terminacién de programas légicos con memorizacion para
trasladar las técnicas de especializacion de programas légicos “estdndar” a pro-
gramas légicos con memorizacion. Ellos introdujeron la caracterizacién de pro-

gramas cuasi-aceptable y demostraron que esta clase de programas garantiza

4de la definicién en inglés de memoization como técnica de optimizacién usada para
acelerar la ejecucién de programas almacenando los resultados de las llamadas a funcién
para su uso posterior en lugar de recalcularlos en cada peticién de la funcién
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cuasi-terminacion. Sin embargo, no es sencillo determinar si un programa es
cuasi-aceptable (los autores bosquejaron como podria ser extendido el analisis
de terminacion estandar).

Dentro del escenario funcional, Holst [Hol91| introdujo una condicién su-
ficiente de cuasi-terminacién para asegurar la terminacién de un proceso de
evaluacion parcial (el cual fue usado, en su momento, por Glenstrup y Jones
[GJ96| para definir el algoritmo de un BTA garantizando la terminacién de su
proceso de evaluacion parcial offline). Holst presento adicionalmente un anali-
sis estatico basado en interpretacién abstracta para verificar la condicién de
suficiencia por cuasi-terminaciéon. De modo semejante a [DDL97], las condi-
ciones presentadas estan basadas en seméntica, de tal forma que son dificiles
de analizar.

En contraste, la aproximacién no creciente se apoya en una sencilla ca-
racterizacion sintdctica la cual es generalmente menos precisa pero muy facil
de verificar. De hecho, las aproximaciones mas cercanas a este trabajo son las
caracterizaciones sintacticas dadas por Wadler [Wad90| y por Chin y Khoo
[CK96], las cuales ya han sido discutidas en la Seccién 3.3.

En resumen, se ha presentado una nueva caracterizacion para SR1s que ase-
gura la cuasi-terminacién de computaciones de narrowing necesario. Este es un
problema dificil de interés independiente que no ha sido atacado anteriormente.
Dado que la clase de SRTs considerada es muy restrictiva, se consideré entonces
los programas inductivamente secuenciales—una clase mucho mas amplia—y
se introdujo un algoritmo que anota aquellos subtérminos que pueden causar la
no cuasi-terminacién del narrowing necesario. También se introdujo una exten-
sién generalizante del narrowing necesario la cual esta dirigida por anotaciones
agregadas al programa. Finalmente, se describe como se usan los nuevos de-
sarrollos para definir un esquema NPE preciso que garantice terminacién en
el proceso offline. Los experimentos preliminares orientados sobre una amplia
variedad de programas son alentadores y demuestran la utilidad de la presente
aproximacion.

Aunque se estan considerando sistemas inductivamente secuenciales como
programas y narrowing necesario [AEH00] como seméntica operacional, nues-
tros desarrollos podrian ser facilmente extendidos a sistemas inductivamen-
te secuenciales solapantes y narrowing inductivamente secuencial [Ant97]. La
principal diferencia es que los sistemas solapantes permiten el uso de un ope-
rador de disyuncién explicito el cual introduce indeterminismo de tipo “don’t-
know”. En este contexto, introducir una funcién con una disyuncién en la parte
derecha, e.g., f(x) — t; or ta, es basicamente equivalente a escribir las si-
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guientes dos reglas individuales:

f(x) — t
flz) — 1

Puesto que la terminacién de la caracterizaciéon no creciente depende principal-
mente sobre cémo cambian los parametros de funcién desde la parte izquierda
a la parte derecha de la regla, el tratamiento de disyunciones en los sistemas
solapantes no presenta problemas adicionales; basicamente, un operador de
disyuncién se puede considerar como un simbolo constructor.

La supercompilacion positiva [SGJ96b| comparte muchas similitudes con
NPE ya que driving, el mecanismo de computacién simbdélica de la supercom-
pilacién positiva, es equivalente a narrowing necesario en programas equipara-
bles. Por lo tanto, los resultados podrian ser transferidos facilmente al escenario
de la supercompilacién positiva.

Uno de los enfoques més recientes para garantizar la (cuasi-)terminacion de
programas funcionales esta basado en los grafos de cambio de tamano (grafos
size-change [LJBAO1] los cuales ya han sido usados en el contexto de la eva-
luacién parcial en [JGO05]). De este modo una cuestion interesante es el uso
de grafos de cambio de tamafio para definir un algoritmo de anotacion més
preciso—aunque computacionalmente mas costoso—. En el siguiente capitulo
se muestra una extension del evaluador parcial offline, donde se reemplazan los
SRT’s no crecientes por los SR1’s EP-terminantes [ARSV06| logrados a partir
de la extension del esquema de los grafos size-change de programas funcionales
a NPE con programas légico funcionales .

Por otro lado, el algoritmo de anotacién para SRTs es independiente del
término considerado para la evaluacion parcial. Esto significa que un SRT nece-
sita ser anotado s6lo una vez, y entonces puede ser evaluado parcialmente, con
respecto a diferentes términos, sin calcular nuevas anotaciones. Sin embargo,
esto también significa que no estamos explotando la estructura conocida del
término considerado para la evaluacién parcial. Por lo tanto, serfa interesante
estudiar la combinacién de la primera etapa con un tradicional proceso de
analisis de tiempo de enlace (BTA, del inglés binding-time analysis). Aqui,
el contexto ldgico funcional presenta nuevas demandas para el BTA debido
al uso de variables légicas y funciones indeterministas. Con este propoésito se
planea investigar técnicas para el andlisis de tiempo de enlace de programs
logicos dentro de la estrategia seguida en la deduccion parcial (tales como,
e.g., [CGLHO5b, LIVBO04]).
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Capitulo 4

Optimizando la evaluaciéon
parcial offline

4.1. Introduccion

Narrowing [Sla74| extiende el principio de reduccién de los lenguajes fun-
cionales reemplazando emparejamiento por unificacién. La evaluacién parcial
dirigida por narrowing [AV02] es una técnica potente de especializacion para el
componente de primer orden varios lenguajes funcionales y légico funcionales
tales como Haskell o Curry.

En el capitulo anterior se identificaron una clase de sistemas de reescritura
cuasi-terminates (con respecto a narrowing necesario) los cuales son llamados
no crecientes. Esta caracterizacion es puramente sintictica y muy facil de ve-
rificar, aunque también muy restrictiva para ser util en la practica. Asi pues,
en el capitulo anterior se presento un esquema offline para NPE tomando en
cuenta 1) la anotacion de expresiones de programa que violan la propiedad
no creciente, y 2) considerando una ligera extension del narrowing necesario
para ejecutar computaciones parciales y que los subtérminos anotados sean
generalizados en tiempo de especializacion (lo cual asegura la terminacion del
proceso).

En este capitulo, se mejora la caracterizacién de los sistemas de reescritura
no crecientes mediante los grafos size-change [LJBAO1], los cuales rastrean los
cambios en la talla de los parametros en las llamadas a funciéon. Mas detalla-
damente, se usa la informacién de los grafos size-change para identificar una
forma particular de cuasi-terminacion, i.e., que s6lo pueden ser producidos un
ndamero finito de llamadas a funcion diferentes (m6dulo renombramiento de
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variables) en una computacion. Con este objetivo, se utiliza también el resul-
tado de un anélisis binding-time estandar (BTA) para contar con la informa-
cion sobre qué argumentos de funcioén son estdticos (y por lo tanto conocidos)
o dindmicos. Cuando la informacién coleccionada del uso combinado de los
grafos size-change y del BTA no permite inferir que el sistema de reescritura
cuasi-termina, se procede como en el capitulo anterior y se anotan los subtér-
minos probleméticos para ser generalizados en tiempo de evaluacién parcial.
Al final del presente capitulo se presenta la comparacién de algunos estandares
de programacién basados en la implementacién de este nuevo analisis.

El anélisis que se muestra comparte muchas similitudes con [GJ05], donde
se utiliza un andlisis de cuasi-terminaciéon basado en los grafos size-change
para garantizar la terminacién de un evaluador parcial offline de primer orden
en programas funcionales. Sin embargo, no es sencillo trasladar el esquema
de Jones y Glenstrup a NPE y programas légico funcionales. Por ejemplo,
NPE propaga los enlaces de variables hacia adelante en los computos parciales,
de esta forma (comparado con [GJ05|) son necesarios algunos requerimientos
adicionales para asegurar la cuasi-terminacion.

4.2. Garantizando cuasi-termination con grafos size-
change

En esta seccién, se retomaran algunos conceptos bésicos sobre los grafos
size-change a partir de [LJBAO1, TGO05]; después, introduciremos nuestra nueva
aproximacion para garantizar cuasi-terminacion.

En adelante, diremos que un orden “>” es cerrado bajo sustituciones (o
estable) si s > t implica o(s) > o(t) para todo término s,t € 7 (F,V) y
sustitucion o.

Definicién 13 (par reduccion) Decimos que (7Z,>) es un par reduccion si
7 es un cuasi-orden y > es un orden bien fundamentado sobre términos donde
ambos - y > son cerrados bajo sustituciones y compatibles (i.e., 720> C > o
=075 C > pero 7 C > no es necesario).

Definiciéon 14 (grafos size-change) Sea (72, >) un par reduccion. Para ca-
da regla f(5,) — r de un SRT R y cada subtérmino g(t,,) de r donde g € D,
definimos un grafo size-change como sigue. El grafo tiene n nodos de salida
marcados con {1¢,...,ns} y m nodos de entrada marcados con {1g,...,mgy}.
Si s; = tj, entonces hay un arco marcado con = y dirigido desde el nodo iy al
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nodo jg. En caso contrario, si s; 7 t;, entonces hay un arco marcado con 7
desde iy a jg.

De esta forma un grafo size-change es un grafo bipartito G = (V,W, E)
donde V. ={1¢,...,ns} y W ={1,,...,my} son las etiquetas de los nodos de
entrada y salida, respectivamente, y tenemos los arcos E CV x W x {7, >}.

Para analizar los bucles de un programa se introducen los conceptos de con-
catenacion y multigrafo mazimal en la siguiente definiciéon:

Definicién 15 (multigrafo, concatenacién, multigrafo maximal) Cada
grafo size-change de R es un multigrafo de R y st G = ({1¢,...,n¢}, {14,...,
mgt, Ev) y H = ({14,...,mg},{1n,...,pn}, E2) son multigrafos de R con
respecto al mismo par reduccion (7, >), entonces la concatenacion G - H =
({1¢,...,n¢}, {1n, ... on}, E) es también un multigrafo de R. Para 1 <i<n
y 1 <k <p, E contiene un arco desde iy a ky, sit By contiene un arco desde
iy a alqin j, y Eo contiene un arco desde jg a kp. St hay un determinado jg
donde el arco de E1 o Ey estd etiquetado con “>", entonces el arco en E es
etiquetado también con “>". De otro modo, se etiqueta con “".

Un multigrafo G de R es llamado un multigrafo mazimal de R si sus no-
dos de entrada y salida estdn ambos etiquetados con {1f,...,n¢} para alguna

funcion f y si éste es idempotente, i.e., G=G-QG.

A grandes rasgos, dado el conjunto de los grafos size-change de un programa,
primero calculamos su cierre transitivo bajo el operador de concatenacién, de
esta manera se produce un conjunto finito de multigrafos. Después, s6lo nece-
sitamos concentrarnos en los multigrafos maximales porque éstos representan
los bucles del programa.

Ejemplo 4.1 Considere el siguiente SRT simbolizando un programa que de-
vuelve los elementos de una lista en posicion invertida respecto a la lista ori-

ginal:
rev([]) - ]
rev(x : s) — app(rev(zs),x : [])
app([], y) -y

app(z : zs,y) — x: app(xs,y)

donde “[]” y “7” son constructores de lista. En este ejemplo, consideramos un
par reduccion (7, =) definido como sigue:

» s 22 tsii Var(t) C Var(s) y para todo x € Var(t), dv(t,z) < dv(s,x);
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w s>t sii Var(t) C Var(s) y para todo x € Var(t), dv(t,z) < dv(s,z).

donde la profundidad de una variable z en un término constructor ¢ [CK96],
dv(t,z), estd definido como sigue:

dv(c(tyn),z) = 1+ maz(dv(ty,x)) stz € Var(c(ty))
dv(y,z) = 0 siz=y

dv(c(ty),z) = —1 si x & Var(c(ty))
dv(y,z) = —1 six#y

donde ¢ € C es un término constructor con aridad n = 0. Entonces, los grafos
size-change correspondientes para este programa son los siguientes:

- -

G1: lyew — Liew Ga: 1l z 1app Gs: 1app — 1app
\ r>:/

2app 2app Qapp

donde G1 y Gs son, asi mismo, los multigrafos maximales del programa.

Definicién 16 (EP-terminaciéon, SRT EP-terminante) Un cémputo de
narrowing necesario es EP-terminante si el desplegado de funciones genera so-
lo un nimero finito de llamadas a funcion diferentes (i.e., redexes) mddulo
renombramiento de variables. Un SRT es EP-terminante si cada posible com-

putacion por narrowing necesario es EP-terminante.

Observe que un SRT EP-terminante no asegura la cuasi-terminacién de sus
computos. Dado el SRT del Ejemplo 4.1 y la llamada inicial rev(zs), tenemos
la siguiente derivacién de narrowing necesario:

T€U(SCS) 2 {xs—yiys} app(rev(ys),y : H
2 {ys—zizs} app(app(rev(zs), z: H)vy : H) 2 {zs—wiws}

Aunque esta derivacion consta de un numero infinito de términos diferentes,
existe s6lo un ntmero finito de llamadas a funcién diferentes médulo renombra-
miento de variables. Afortunadamente, este hecho es suficiente para asegurar
la terminacién en muchos esquemas de evaluacién parcial.

En adelante, consideramos que tenemos disponible el resultado de un anali-
sis binding-time (BTA) monovariante. Hablando informalmente, dado un SRT
y la informacién sobre cudles pardmetros de la llamada a funcién inicial son
estaticos y cudles dindmicos, un BTA propaga dicha cualidad de los argumen-
tos y realiza una correspondencia congruente con la lista de valores estati-
co/dinamico que entrega el BTA, correspondientes a los argumentos de cada
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funciéon del programa. Aqui, consideramos que un pardmetro estatico es abso-
lutamente conocido en tiempo del proceso de especializacion (por lo tanto es
un valor basico), mientras que un parametro dindmico es posiblemente desco-
nocido en tiempo de especializacion.

A continuacién, requeriremos que el componente 7 de un par reduccion
(=, =) sea de particionamiento finito', i.e., que el conjunto {s | t - s} debe
contener un nimero finito de términos no variantes para cualquier término t.

El siguiente teorema establece las condiciones suficientes para asegurar la
propiedad de EP-terminacion de SRTs:

Teorema 17 Sea R un SRT y (72, >) un par reduccion. R es EP-terminante
si cada multigrafo mazimal asociado a alguna funcién f/n, contiene, ya sea

(i) al menos un arco iy R iy para algini € {1,...,n} tal que iy es estdtico,
0
(i) un arco iy RN ir, R € {Z,>}, para todoi=1,...,n, tal que 7 sea de

particionamiento finito.

Ademds, requerimos que R sea lineal por la derecha con respecto a variables
dindmicas, i.e., no se permiten ocurrencias repetidas de la misma variable
dindmica en la parte derecha de la regla.

La altima condicién sobre la linealidad por la derecha es requerida para evitar
situaciones como la siguiente: dado el SRT

double(x) —  add(z,)
add(zero,y) — oy
add(suce(z),y) — succ(add(z,y))

a pesar de que double y add parecen claramente terminates (y por lo tanto
cuasi-terminantes), es posible que se llegue a derivar la siguiente computacion
infinita:

double(x) ~ add(x,T) ~ (gssuce(@)y  Succ(add(z’, succ(z’)))

~ (ahssuce(a)} succ(suce(add(x”, suce(suce(z”)))))

M{:p”»—»succ(x”’)} o o

la cual no es cuasi-terminante ni EP-terminante.

del concepto bounded de [DDL*97]
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En lugar de requerir programas fuente que satisfagan las condiciones del
teorema anterior, utilizamos este resultado para para definir una nuevo pro-
cedimiento de anotacién de programa que asegure EP-terminacién para NPE
offline.

Béasicamente, se toma cada simbolo de funciéon f/n tal que f tiene un
multigrafo maximal, y se ejecuta una de las siguientes acciones:

1) si las condiciones del Teorema 17 se mantienen, no se agregan anotaciones;
2) de otro modo, tenemos dos posibilidades:

= sila funcion f tiene un parametro estatico (el cual no decrece en el multi-
grafo maximal), digamos que el i-esimo parametro, entonces se anota el
i-esimo argumento de cada llamada a funcién f en el programa;

s de otra forma, si todos los parametros de f son dinamicos, entonces se
anota el j-esimo argumento de cada llamada a funcién f en el programa,
donde j varia dentro del rango de los parametros de f que no tengan un
arco jy A, Jjf, etiquetado con R € {Z,>};

3) finalmente, si hay més de una ocurrencia de la misma variable dindmica
(que no se encuentre anotada) en la parte derecha de una regla de programa,
entonces se anotan todas las ocurrencias excepto una (e.g., la que se encuentre
maés a la izquierda).

4.3. Evaluacién experimental

Hemos emprendido la implementacién del procedimiento de anotacién mejo-
rado. En particular, hemos incluido el nuevo procedimiento de anotacién dentro
de un evaluador parcial offline para programas Curry [RSV05|. Este evaluador
parcial ha sido implementado asi mismo en Curry [Han06]. En esta imple-
mentaciéon solo se ha considerado un subconjunto de Curry. La extension del
resto de las caracteristicas de Curry (e.g., restricciones, funciones de orden
superior, builtin’s, etc.) esta en proceso. Los programas fuente del evaluador
parcial asi como la explicacién detallada de los ejemplos considerados, estan
disponibles publicamente en:

http://www.dsic.upv.es/users/elp/german/offpeval/

El cuadro 4.1 muestra los resultados de algunos ejemplos. Por cada ejem-
plo, mostramos el tamafo (en bytes) de cada programa (codesize), el tiempo
de ejecucion del programa residual especializado con el evaluador parcial off-
line y que usa el procedimiento de anotacién simple (simple peval), el tiempo
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simple improved
benchmark codesize | original peval | speedupl peval | speedup2
ackermann 739 3363 1077 3.12 688 4.89
allones 662 1522 1444 1.05 1452 1.05
dec_list 825 589 587 1.00 425 1.12
gauss 2904 308 320 0.96 252 1.22
inc_list 817 937 834 1.12 730 1.28
inser_sort 1005 1953 1280 1.53 1322 1.48
kmpA*B 30580 428 298 1.44 227 1.89
kmpB*A 30582 86 80 1.08 72 1.21
power 794 591 602 0.98 571 1.03
Average | 7656 | 1086 | 725 | 1.36 | 649 | 1.68

Cuadro 4.1: Resultados de estandares de programacion

de ejecucién del programa residual producido con el evaluador parcial el cual
incluye el nuevo procedimiento de anotacion (improved peval) y la relacion de
mejora alcanzada por cada evaluador parcial; las relaciones de mejora estan
dadas por orig/spec, donde orig y spec son los tiempos de ejecucion absolu-
tos de los programas originales y especializados, respectivamente. Los tiempos
se expresan en milisegundos y son el promedio de 10 ejecuciones realizadas
sobre una PC-Linux a 2.4 GHz (Intel Pentum IV con 512 KB de memoria
cache). Los programas fueron ejecutados con el compilador de Curry a Pro-
log de PAKCS [HeAE104]. Como puede verse en el cuadro 4.1, los programas
residuales obtenidos con la ejecucion del evaluador parcial mejorado son (en
promedio) 7% mas rapidos que los programas residuales obtenidos con el eva-
luador parcial offline anterior. Esta no es una mejora espectacular pero demues-
tra que el nuevo procedimiento de anotaciéon es capaz de producir programas
especializados mas rapidos. Notamos que el evaluador parcial es relativamente
simple (i.e., siguiendo la estrategia mencionada en la Seccion 4.2). Esperamos
producir programas residuales atin més rapidos mejorando los procedimientos
de control involucrados en la fase de especializacion.
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Capitulo 5

Implementacion del evaluador
parcial offline

En éste capitulo presentamos un procedimiento de anotacién basado en el
anélisis de cuasiterminacién del capitulo anterior. Enseguida introducimos un
algoritmo de especializacién que distingue dos niveles diferentes. El nivel global
garantiza que el nimero de las diferentes funciones especializadas se mantiene
finito. El nivel local toma un llamado a funcién y construye una evaluacién
finita (posiblemente parcial) de ésta llamada. El método resultante es offline
puro y de esta manera muy eficiente.

Finalmente, también discutimos un algoritmo hibrido que incluye algunos
chequeos simples durante la evaluacion parcial, de forma que la calidad de los
programas residuales pueda ser mejorada.

5.1. El lenguaje

En esta seccion, presentamos la sintaxis de los programas flat [HP99|, una
representacion estdndar para programas logico funcionales la cual hace explici-
ta la estrategia de emparejamiento de patrones por medio de expresiones case.
Esta representaciéon flat constituye el nucleo de lenguajes légico funcionales
modernos como Curry [Han06] o Toy [LS97]. Representaciones similares son
consideradas en [HP99, HGUO01, LK99]. A diferencia de éstas, consideramos dos
clases de expresiones case flexible/rigid para representar anotaciones de eva-
luacién de programas fuentes. Dado que los programas inductivamente secuen-
ciales [Ant92] (con anotaciones de evaluacién) pueden ser automéaticamente
traducidas a su representacién flat, nuestro enfoque cubre recientes propues-
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tas para la programacion multi-paradigma logico funcional. La sintaxis para
programas en la representacion flat es como sigue:

R = Dy...D,
D = f(@Tn)=e
e =
c(en)
f(&n)

case e of {p, — en}
fease ¢ of {pr=ren}
p = c(Tn)

Aqui, escribimos 0, para la secuencia de objetos o1, ..., 0,. De esta forma,
un programa R consiste de una secuencia de definiciones de funcién D tales
que la parte izquierda es lineal y tiene iinicamente variables como argumentos,
i.e., el emparejamiento de patrones se compila a expresiones case. La parte
derecha de cada definicién de funcién es una expresién e compuesta por varia-
bles (X), constructores (C), llamadas a funcién (F), y expresiones case para
emparejamiento de patrones. Las variables son denotadas por x,y,z.... La
forma general de una expresion case es:

(f)ease e of { c1(Tny) — €1 ;

ck(Tn,) — €k}

donde e es una expresion, ci, ..., c, son constructores diferentes del tipo de e,
y €1,...,eE son expresiones (conteniendo posiblemente estructuras case). Las
variables 7, son variables locales cuya ocurrencia se presenta inicamente en la
expresion correspondiente e;. La diferencia entre case vy fcase se hace patente
cuando el argumento e es una variable libre: mientras la ejecucién de case sus-
pende (lo cual corresponde a residuacion), fecase enlaza de forma indeterminista
ésta variable al patron en una rama del fcase y procede con la evaluacion de
dicha rama (lo cual corresponde al narrowing). Las funciones definidas por
expresiones fcase o case son llamadas flexible o rigid, respectivamente.

Una expresién es operation-rooted si estd encabezada por un simbolo de
definicién de funcion. Y es constructor-rooted si el simbolo que la encabeza es
un simbolo constructor.

Por ejemplo, la funcion (flexible) “app” para concatenar dos listas puede
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Uiy pairs({z = pik(1), )
if e = (f)case x of {Pr — e},
pairs(l,e) =
{(l,7) | r es un subtérmino encabezado por operacion de e }

en caso contrario
Figura 5.1: Funcién auxiliar pairs

ser escrita en la representacion flat mediante la siguiente regla:

app (x,y) = fcase x of {
=
(z:2zs8) — z:app (zs,y) }

La seméantica operacional de los programas flat esta basada en el calcu-
lo LNT (Lazy Narrowing with definitional Trees) [HP99|. En la Seccion 5.3.2
representamos una ligera extensiéon de esta seméantica para ejecutar computa-
ciones en tiempo de evaluacién parcial.

5.2. Analisis de cuasi-terminacién y anotaciéon de pro-
gramas

Primero adaptamos el anéalisis de cuasi-terminacién del capitulo anterior,
introducido originalmente para sistemas de reescritura de términos, al lengua-
je flat. Posteriormente presentamos un procedimiento de anotacién que estd
basado en este anélisis de cuasi-terminacion.

Para adaptar el concepto original de grafo size-change a programas flat;
tomamos las definiciones de: par reduccidn, grafo size-change, multigrafo,
concatenacion, y multigrafo maximal del capitulo anterior. A continuacion
especificamos la siguiente definiciéon auxiliar:

Definicion 18 (par llamada) Dada una definicion de funcion f(Tg) = e,
tenemos que los pares pairs(f(Tg),e) es el conjunto asociado de par llamada,
el cual es inductivamente definido como se muestra en Fig. 5.1.1

! Aqui, asumimos que las expresiones case solo ocurren en posiciones mas externas (outer-
most). Esta es una suposicion razonable ya que los programas flat obtenidos por traducciéon
de programas fuente siempre la satisfacen [HP99].
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dy = applast(xs,x) = last(append(xs, [x]))

dy = last(xs) = fcase xs of { (y:ys) — last/(ys,y) }

d3s = last/(ys,y) = fcase ys of { [] — [y]; (w:ws) — last(w:ws) }

dy = append(xs,ys) = fcase xs of { [| — ys; (w:ws) — w: append(ws,ys) }
pairs(dy) = {(applast(xs,x),append(xs, [x])),

(applast(xs,x),last(append(xs, [x])))}
pairs(dz) = {(last(y:ys),last/(ys,y))}
pairs(ds) = {(last’(w:ws,y),last(w:ws))}
pairs(dy) = {(append(w : ws,ys),append(ws,ys))}

Figura 5.2: Ejemplo de deforestacién applast y sus par llamadas

G1: applast — append Go : applast — last
1applast — 1appencl 1applast llast
2applast 2append 2::1pplast
Gz : last — last’ Gs: last’ — last Gs : append — append
- ~ 1 >~ 1
]-last I ]-last/ 11ast’ I ]-last append — > lappend
- -
\ QIast/ 21ast’ 2append — 2appem:l

Figura 5.3: Grafos size-change de applast

Ejemplo 5.1 Considere el ejemplo de deforestacion mostrado en Fig. 5.2 y
su conjunto de par llamada asociado pairs(l,e). Este ejemplo es una ligera
modificacion del programa applast de la libreria DPPD (Docena de Problemas
para Deduccion Parcial [Leu07]) para mejorar la ilustracion del concepto de los
grafos size-change.

De acuerdo a los conceptos referidos, tenemos cinco grafos asociados a
las cinco par llamadas mostradas in Fig. 5.3. Finalmente, al igual que en el
capitulo anterior, calculamos el cierre transitivo de los grafos size-change bajo
el operador de concatenacion y obtenemos los tres multigrafos idempotentes

mostrados in Fig. 5.4.

Centraremos ahora nuestra atencién en un concepto de terminaciéon denomi-
nado EP-terminacion especificado en la Definicion 16 (un caso particular de
cuasi-terminacion), adaptado al contexto de los programas flat.
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G34 : last — last G4z : last’ — last’ Gs : append — append
- - -

Liast > lyast liast/ > l1ast 1append > 1append
- >

21ast’\> 21ast/ 2append ——> 2append

Figura 5.4: Multigrafos idempotentes de applast

Definicion 19 (EP-terminacion) Una computacion es EP-terminante si el
desplegado de funciones que origina, genera sélo un nimero finito de llamadas
a funcion diferentes. Un programa flat es EP-terminante si cada posible com-

putacion es EP-terminante.

La siguiente definicién es una extension directa del Teorema 17 derivado
como resultado del capitulo anterior e inducido a los programas flat.

Teorema 20 Sea R un programa flat y sea (7, >) un par reduccion. R es
EP-terminante con respecto a cualquier término lineal si cada multigrafo idem-

potente asociado a una funcion f/n contiene ya sea

(i) al menos un arco iy Rl if para algin i € {1,...,n} tal que iy sea
estdtico, o

(i) un arco iy RN ir, R € {Z,>}, para todoi =1,...,n, tal que 7 sea de

particionamiento finito.

También, requerimos que R sea lineal por la derecha con respecto a variables
dindmicas , i.e., sin ocurrencias repetidas de la misma variable dindmica en la

parte derecha de la regla.

5.2.1. Anotacién de programas

En esta secciéon, mostramos un procedimiento de anotaciéon basado en el
anélisis de cuasi-terminacion presentado en la Seccién anterior.

La siguiente definicion introduce nuestro procedimiento de anotacion. Aqui,
consideramos el programa R, el par reduccion (2, >),? los multigrafos idem-
potentes de R, y el resultado del BTA como parametros globales.

*Existen varias técnicas para determinar automaticamente los pares de reduccion (lexi-
cographic path order (LPO), interpretaciones polinomiales, etc., véase, e.g., [Der87]).
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T sie=zeX
c(ann(ey)) sie=c(ey), ceC
(f)case z of {prx — ann¥(ex)} sie= (f)case x of {Pr — er}

ann®(e) = { f"(ann*(en)) si e = f(en), f € F, y cada multigrafo
idempotente asociado a f/n contiene al
menos un arco if al iy para algin i €
{1,...,n} tal que is es estatico.

F™(ann®(en)) de otra forma, donde e = f(e,)

Figura 5.5: Funcién de anotacion ann®

Definicion 21 (anotacion de programa) Un programa se anota reempla-
zando cada regla f(Ty) = e en R por una nueva regla definida como f(T,) =
ann'(ann?(ann(e)))®. La funcién ann® se usa para agregar anotaciones de
unfolding como se muestra en la Fig. 5.5: una funcion f es anotada como f*
st ésta puede ser desplegada con toda seguridad, de otra forma se anota como
f™ (donde m representa una anotacidn memo ).

La funcion annf se usa para agregar anotaciones de generalizacion (su uso
serd explicado en la siguiente seccion). Su definicion se muestra en la Fig. 5.6,
donde F* indica el dominio de las funciones anotadas.

l

Finalmente, la funcion ann® es usada para linealizar expresiones tal como

se muestra en la Fig. 5.7.

Ejemplo 5.2 Considere el programa applast mostrado en la Fig. 5.2. Consi-
deremos su especializacion con respecto al valor conocido del primer argumento
de applast. En este caso, el BTA podria regresar la siguiente division:

{ applast+— (S,D), append+— (S,D), last— (D), last’+— (D,D) }

donde S indica que un argumento es estdtico (ground) y D que éste es dindmico.

3Usamos tres funciones independientes para mayor claridad. La implementacién requiere
un solo paso para agregar todas las anotaciones.

4Como se menciono antes, s6lo consideramos variables como argumentos de expresiones
case.
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T sie=xe X

c(annd(en)) sie=c(en), ceC

(f)case x of {px — annd(er)} sie=(f)case x of {Pr — er}
(o) = F@D sie= [ (&), [ € F7, and

ann?(e;) si cada multigrafo idempotente
asociado a f/n contiene un

arco is i)if, Re{z,>}

e; = gen(ann?(e;)) de otra forma

Figura 5.6: Funcion de anotacion ann?

annl(e) = { (f)ease @ of {px — annl(en)} if e = (f)ease @ of {Pr—ex}

linear(e) de otra manera

donde la funcién linear anota cada ocurrencia de una variable dindmica no anotada
aln excepto una (e.g., la de méas a la izquierda)

Figura 5.7: Funcién de anotacion ann' y la funciéon auxiliar linear

Nuestro procedimiento de anotacion devuelve

applast(xs,x)=last™(append®(xs, [x]))
last(xs) =fcase xs of

{(v:ys) = last™(ys,y) }
last/(ys,y) =fcase ys of

{1] =Dl

(w:ws) — last™(w:ws) }
append(xs,ys)=fcase xs of

{[]—vs;
(w:ws) — w:append®(ws,ys) }

5.3. Aspectos de control

En esta seccién, recordaremos primeramente el procedimiento genérico para
evaluaciéon parcial dirigido por narrowing y, enseguida, presentamos las nuevas
estrategias para los niveles de control global y local.
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Input: un programa R y un conjunto 7" de llamadas a funcién
Output: un conjunto de llamadas S
Initialization: ¢ :=0; Ty :=T
Repeat

R’ := unfold(T;, R);

Tit1 = abstract(T;, R, ;;);

1:=1+1;
Until 7; = T;—1 (médulo renombramiento de variables)
Return: S :=1T;

Figura 5.8: Procedimiento genérico para NPE

El procedimiento genérico se muestra en la Figura 5.8. De forma similar
al procedimiento de evaluacion parcial de Gallagher para programas logicos
[Gal93], nuestro algoritmo distingue claramente dos niveles diferentes:

Nivel local. Dado un conjunto de términos encabezados por operacion (i.e.,
llamadas a funcion), el nivel de control local aplica un operador de desple-
gado unfold de tal forma que regresa un conjunto de reglas residuales como
resultado (ver Seccion 5.3.2). El operador de desplegado debe asegurar que el
proceso de desplegado es finito, i.e., que los computos parciales no se ejecuten
infinitamente.

Nivel global. Este nivel debe asegurar que el numero de funciones especia-
lizadas, ademas de ser diferentes, debe mantenerse finito. Para este proposito,
se usa un operador de abstraccién abstract. El operador de abstraccién toma
el conjunto finito de términos encabezados por operaciéon T; y entonces agrega

apropiadamente el conjunto de subtérminos encabezados por operacién de las

/

calls- Puede ser necesario

llamadas ya desplegadas, el cual esta denotado por R
evaluar adicionalmente el nuevo conjunto T;41; de esta forma, el proceso se
repite iterativamente mientras nuevos términos sean introducidos.

Observe que este procedimiento no regresa un programa evaluado parcial-
mente pero si un conjunto finito de términos encabezados por operacién. El
programa residual, sin embargo, puede ser facilmente construido aplicando el
operador de desplegado al conjunto de términos regresado y, después, renom-

brar la reglas usando una fase estdndar de post-desplegado (ver Seccion 5.3.2)

5.3.1. Control global

Nuestro operador de abstraccién esta basado en la siguiente propiedad:
Considere una computacion (posiblemente infinita) en un programa anota-
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do de acuerdo a la Definicién 21 y sea t1,t2,t3, ... cualquier secuencia de tér-
minos encabezados por operacion dentro de esta computacion. Sea abs(t) una
funcion que reemplace cada subtérmino anotado gen(t') en ¢ (si hay alguno)
por una variable fresca. Entonces, la secuencia abs(t1), abs(t2), abs(ts),. .. es
cuasi-terminate.

Por lo tanto, nuestro operador de abstraccién esta basado en reemplazar
subtérminos anotados por variables frescas. En lo que sigue, denotamos por
t € T el hecho que hay un término #' € T tal que t y ¢’ son iguales modulo
renombramiento de variables.

Definiciéon 22 (operador de abstraccion) Sean T1,T5 conjuntos finitos de
términos. Entonces, abstract(Ty,Ts) esta definido como sigue:

Ty if Th={}
abstract(Ty,Ty) if Ty ={t} UTy
abstract(Th,Ts) = y gen(t) € Ty

abstract(Th U{t'}, T5) if To = {t} U Ty
y t'=gen(t) ¢ Ty

5.3.2. Control local

Ahora, introducimos nuestro operador de desplegado. Este esta dirigido
por anotaciones de desplegado, asi que las funciones de la forma f* deben ser
desplegadas mientras que las funciones f no. Claramente, cada computo en
el cual sé6lo se desplegan funciones f* debe ser finito.

Los computos son ejecutados con una ligera extensiéon del calculo RLNT
[AHVO03] como se muestra en la Fig. 5.9. Primero, note que los simbolos “[” y
“]” en una expresién como [e] son puramente sintacticos (i.e., éstos no denotan
“el valor de €”). De hecho, éstos solo son usados para senalar las subexpresiones
donde las reglas de inferencia pueden ser aplicadas. Expliquemos brevemente
las reglas del célculo:

Las primeras tres reglas tratan con llamadas a funcién. Si la funcién esta
anotada con u, entonces la regla Unfold ejecuta una operacion de desplegado.
Si esta anotada con m, la regla Memo suspende la evaluacién de la llamada.
Finalmente, la regla Gen se usa simplemente para ignorar las anotaciones de
generalizacion. Observe que la expresion evaluada nunca contiene anotaciones
u ni m, ya que éstas no son necesarias en el nivel global.

Las ultimas cuatro reglas tratan con expresiones case. La regla Select es
utilizada para seleccionar la bifurcaciéon de emparejamiento de una expresion
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Unfold
[f*@)] = [o(e)] si f@n)=€¢€R vy o={Taen}
Memo
[fmE)] = f(en)
Gen
[gen(e)] = gen([e])
Select
[(f)case c(en) of {pk — € }] = [o(ei)] si pi=c(@n) vy o={Tnen},
ie{l,...,k}
Guess

[(f)case x of {pr="ex}] = (f)case x of {px — [on(er)]}
si o, ={z—p},i=1,...,k
Eval

[(f)case e of {pr—"ex}] = [(f)case € of {Px—ex}]
si [e] = [€'],ed X, root(e) C ,y

e # (f)case x of {...}

Case-of-Case
[(f)case ((f)case x of {Pr — ex}) of {p} — €}}]
= [(f)case x of {px — (f)case ey of {pj — €;}}]

Figura 5.9: El calculo RLNT offline

case cuando su argumento es un término encabezado por constructor. La regla
Guess se aplica cuando el argumento es una variable libre; aqui, residualizamos
la estructura case y continuamos con la evaluaciéon de las diferentes bifurca-
ciones (aplicando la correspondiente sustituciéon para propagar los valores im-
plicados en el computo). La regla Eval es usada para evaluar expresiones case
con un llamado a funcién o bien con otra expresion case dada en la posicién
del argumento. Aqui, root(e) indica el simbolo mas externo de e. Finalmente,
la regla Case-of-Case mueve el case externo dentro de las bifurcaciones del méas
interno y, de este modo, la evaluaciéon de las ramificaciones puede proseguir
(reglas similares pueden ser encontradas en el Compilador de Glasgow Haskell
asi como en la deforestacion de Wadler [Wad90]).

Observe que los cémputos RLNT con un programa anotado son siempre
finitos como una consecuencia simple del Teorema 20.

Nuestro operador de desplegado puede ser definido como sigue:

Definicion 23 (operador de desplegado) Dado un programa flat R y un
conjunto de términos T, tenemos que unfold(T,R) =

{f(Een) =lo@] f(En) €T, f(Tn) =e€R, y o ={Tn—=en}}
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Observe que el operador de desplegado no regresa un programa flat valido.
Esto no es relevante durante el proceso de especializacion. Una vez que el
proceso iterativo termina, se puede agregar un post-proceso de renombramiento
estandar que reemplace cada parte izquierda de la forma f(€,) por f(Z,,) donde
T, son las variables diferentes de €, en el mismo orden en el que ocurren vy,
entonces, se renombran las correspondientes expresiones en las partes derechas.

Ejemplo 5.3 Considere nuevamente el programa anotado del Ejemplo 5.2.
Dado el conjunto inicial de llamadas Ty = {applast([1],x)} la evaluacion
parcial produce la siguiente secuencia de llamadas (de acuerdo al algoritmo de
la Figura 5.8):

Ty = Ty U {1ast (append([1], [x]))}

Ty = Ty U {last/(append(][ |, [x]),1)}

T3 ="1Th U {1ast([x})}

T, =13U {last’([ ],X)}

el algoritmo se detiene ya que T5 seria igual o Ty mddulo renombramiento de
variables.
Usando nuestra implementacion de evaluacion parcial, obtenemos los si-

guientes resultados:

= last(append([1], [x]))
= last/(append(| |, [x]), 1)

)
)
) = last([x])
)
)

applast([1],x
last(append([1], [x])
last’(append(| |, [x]), 1
= last/([ ],x)

Lx) = [

last([x]
last/([ ], x

mismos que, después de un sencillo proceso de renombramiento y simplifi-
cacion, el resultado final es unicamente la siguiente regla (la especializacion
dptima,):

applasti(x) = [¥]

5.3.3. Refinamiento del control local

Finalmente, presentamos un sencillo refinamiento del operador de desple-
gado presentado en la seccién anterior.

La idea basica es la siguiente: consideramos que el proceso de anotacién no
incluye las anotaciones u y m; asf pues, el control local aplica una prueba de
terminacion similar a la aplicada en el control global. Con este proposito, se
modifica el calculo RLNT offline como sigue:
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Unfold
E)]" = lo)]™ ™ sigen(f(en) ¢ T, fl@m)=¢ €R y

o = {zn = en}

Memo
— 1T T . _ =
[fE@)]” = f(lea]™) si gen(f(en)) €T
Figura 5.10: El calculo RLNT hibrido
Hibrido 0ffline Online
benchmark |original spec. [runtime [speedup | spec. funtime [speedup | spec. |[runtime jspeedup
runtime time spec. time spec. time spec.
ackermann | 1953 860 533| 3,66 730 543 | 3,60 290 342 5,71
allones 1477 170 1418 | 1,04 170 1442 | 1,02 170 1428 1,03
applast 1145 190 1121| 1,02 220 1112 | 1,03 310 1133 1,01
dapp 338 330 377| 0,90 260 360 | 0,94 220 332 1,02
flip 806 220 796 | 1,01 270 796 | 1,01 1870 790 1,02
gauss 235 640 237| 0,99 700 239 | 0,98 10480 228 1,03
interSB 161 1610 164 | 0,98 1780 170| 0,95 4720 168 0,96
kmp3B*A 97| 18650 78| 1,24 19330 52| 1,87 24510 8 12,13
lengthapp | 2769 590 2876 | 0,96 550 2637 | 1,05 1020 2581 1,07
power 25 640 27| 0,93 800 30| 0,83 8940 63 0,40

Average | 901] 2390 | 763] 1,27 [ 2481 | 738[ 1,33 [ 5253 [ 707[ 2,54]

Cuadro 5.1: Resultados de Benchmarks

Durante la evaluacion, tenemos expresiones de la forma [[e]]T donde T reg-
istra las llamadas ya evaluadas, siendo la expresion inicial de la forma [[e]]{ h

Las primeras dos reglas son redefinidas como se muestra en la Fig. 5.10.
Basicamente, desplegamos aquellas funciones que, después de reemplazar sub-
términos por variables frescas, son iguales médulo renombramiento de variables
a alguna llamada previamente desplegada. En este caso, la llamada generaliza-
da se agrega al conjunto actual de llamadas memorizadas. De otra forma, la
llamada no es desplegada y procedemos a evaluar sus argumentos.

La reglas restantes solo propagan el conjunto actual de llamadas memo-
rizadas.

La terminaciéon de la nueva estrategia local es, no obstante, una simple
consecuencia del Teorema 20. La principal diferencia con la estrategia del con-
trol local anterior consiste en que, ahora, no es una estrategia offline pura, ya
que se ejecutan algunas pruebas (online simples) en el nivel local, por esto lo
llamamos hibrido.

El cuadro 5.1 muestra los resultados de una evaluacién experimental de
ambas estrategias. En general, logran mejoras similares y son igualmente efi-
cientes.
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Ejemplo 5.4 Considere nuevamente el ejemplo 5.2 pero tomando en cuenta
el refinamiento del control local. Entonces, tenemos el siguiente computo.

applast([l},x){}
=last(app([1], [x])){} U {applast([1],x)}

ast pues el resultado renombrado es:
applasti(x) = [¥]

i.e., la llamada fue completamente desplegada.

5.4. Implementacién

Hemos integrado en una aplicacién de Curry dos médulos de anotacion de
programas debido a que se tienen propiamente dos procedimientos de anota-
cién, uno para la evaluacion parcial offline pura, mencionada en la seccion 5.3.2
y otro para la especializacién hibrida expuesta en la secciéon 5.3.3. Asi mismo
hemos implementado las dos aproximaciones de especializacién asociadas.

Los dos mdédulos de anotacién usan el resultado de un mismo anélisis
binding-time para saber qué argumentos son estaticos y cuales dindmicos. A
continuacion, se entregan como parametros el resultado del BTA y el progra-
ma a anotar al respectivo médulo de anotacién, obteniendo como resultado en
ambos casos el programa Curry anotado. Los criterios utilizados para anotar
los términos son los siguientes:

Procedimiento de anotacién para la estrategia hibrida:

Para cada funcién con un multigrafo idempotente asociado que no cumpla

con las condiciones del Teorema 20

» anotar con GEN los pardmetros de las llamadas a funcién que no tengan
un arco asociado en el multigrafo

= anotar con GEN las ocurrencias multiples de la misma variable excepto

una.

Procedimiento de anotaciéon para la estrategia offline pura:

Para cada funcion f de aridad n con un multigrafo idempotente asociado
que contenga al menos un arco iy Rl i para algin ¢ € {1,...,n} tal que if
sea estatico:



68 Capitulo 5. Implementacién del evaluador parcial offline

Cuadro 5.2: Acciones de la Especializacion

Control Offline puro ‘ Hibrido
LOCAL | Obedece las anotaciones UNF/MEM ‘ test de terminacion
GLOBAL Generaliza los subtérminos anotados con GEN

= la funcién debe ser anotada con UNF
De lo contrario,
= la funcién debe ser anotada con MEM
Adicionalmente,
= se debe considerar el procedimiento de anotacién de la estrategia hibrida

Una vez que se tiene el programa anotado, al invocar el respectivo comando
para especializar, las acciones se pueden resumir de acuerdo a la tabla 5.2: En
el caso la aproximacion offline pura, el control LOCAL esta dirigido por las
anotaciones UNF y MEM donde tinicamente son desplegadas las funciones con
anotacién UNF cuya terminacién estd garantizada. Para el caso de las fun-
ciones con anotacion MEM, el control LOCAL suspende el desplegado porque
no podemos asegurar su terminacién. Para el caso de especializacién hibrida,
a este mismo nivel, ya que éste no incluye anotaciones UNF o MEM, se aplica
una prueba de terminacién muy similar a la del nivel global, i.e., un test de
igualdad modulo renombramiento de variables para no desplegar indefinida-
mente. Debido a la aplicaciéon de esta prueba en el nivel de control local le
hemos llamado aproximacién hibrida. En el caso del control GLOBAL, tanto
para la aproximacion offiine pura como para la hibrida, se generalizan los sub-
términos anotados con GEN, es decir, se reemplaza cada término anotado con
GEN por una variable fresca.

Para comparar las estrategias offline con el evaluador parcial online, hemos
hecho una ligera modificacién al evaluador parcial online se han adaptado
los ejemplos para ambas clases de especializadores. En el cuadro 5.1 se ana-
lizan tiempos de especializacién, tiempos de ejecucién de los programas es-
pecializados, y la relacién de mejora con respecto al tiempo de ejecuciéon
del programa original. Consideramos las aproximaciones hibrida, offline pu-
ra y online |[AHV02]. Puede verse como la mejora del especializador online
es superior a las dos especializaciones offline. Asi mismo, el tiempo de es-
pecializacién tarda, en promedio, mas del doble con la especializacién online
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que con las dos aproximaciones offline. Comparando ahora hibrida y offline
pura, esperadbamos una mejora significativa en la offfine pura; sin embargo,
en promedio, no hay grandes diferencias, es decir, que se han desempena-
do de forma similar como ya se habia comentado. Los evaluadores parciales
hibrido y offline puro asi como el online estdn disponibles publicamente en:
http://www.dsic.upv.es/“garroyo/bench.htm

5.5. Conclusiones

En este capitulo, hemos introducido las estrategias de control apropiadas
para disefiar un evaluador parcial offline dirigido por narrowing. Se ha iniciado
una implementacion del evaluador parcial siguiendo las ideas presentadas hasta
el momento, siendo alentadores los resultados preliminares.



70

Capitulo 5. Implementacién del evaluador parcial offline



Capitulo 6

Conclusiones y trabajo futuro

A continuaciéon concluimos resumiendo las principales contribuciones de la

tesis e indicando algunas lineas de trabajo futuro.

6.1. Conclusiones

Hemos presentado la evaluaciéon parcial offline dirigida por narrowing co-
mo una técnica de especializacion de programas logico funcionales de primer
orden. Se ha corroborado que el esquema de evaluacién parcial online es mas
preciso aunque es relativamente mas oneroso en el proceso de especializacién
que el esquema de evaluacién parcial offline. Esta dltima caracteristica indica
que el esquema offline NPE resulta més adecuado para la especializacién de
intérpretes [Jon04| o la compilacion por evaluaciéon parcial.

Hemos presentado, ademés, una mejora en la caracterizacion de sistemas
de reescritura no crecientes mediante los grafos size-change y el uso de un
BTA estandar automético. Aunado a esto, se presentaron dos procedimientos
de anotacién del cual uno de ellos produce un programa anotado muy intui-
tivo para especializar resultando un método de especializacién offline puro,
asi como un algoritmo de especializacién hibrido. Brevemente, las principales
contribuciones de la tesis son:

1. Una fase de anotacion automaética.

Dado que la fase de anotacion en el primer esquema de evaluacion parcial
produce un programa anotado en lenguaje intermedio FlatCurry, lo cual
no permite observar las anotaciones en lenguaje fuente Curry, se dio a
la tarea de automatizar dicho proceso desarrollando un médulo de ano-
tacién para el lenguaje intermedio AbstractCurry. Dicho proceso genera
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un programa anotado en AbstractCurry, el cual es traducido facilmente
a Curry y es asf susceptible de ser analizado antes de ser especializado.

Una aproximacion offline NPE mejorada.

Para lograr este propo6sito se incluy6 el nuevo procedimiento de anotaciéon
dentro del evaluador parcial (EP) offline para programas Curry especifi-
cado en [RSV05| utilizando el BTA automéatico. En este nuevo esquema
se aplicaron las anotaciones de generalizacion indicadas en la Seccion 4.2
considerando ademas el Teorema 17 de la misma Seccién. Su fase de es-
pecializacién usa el mismo algoritmo de especializacién que el EP offline
de [RSV05], solo que se ha adaptado para que las anotaciones “e” sean
identificadas ahora con la anotacion GEN. Pudimos comprobar que la
especializacion del EP offline usando un BTA y un anélisis size-change
en su proceso de anotaciéon (para asegurar terminacion) es mas precisa,
va que los tiempos de ejecucion de los programas especializados fueron,
en promedio, menores que los respectivos generados por el EP offline que
utiliza la caracterizacion no creciente (véase el cuadro 4.1). Por lo tanto
se ha mejorado la primera aproximacién de evaluacién parcial offline para
programas logico funcionales.

Desarrollo de prototipo de anotacién.

Se han definido dos procedimientos de anotacién con sus correspondien-
tes procesos de especializacion. A grandes rasgos, ambos procedimientos
siguen la misma técnica y principio de anotacién descrito en la opti-
mizacion anterior, i.e., el uso de un BTA monovariante y el andlisis size-
change. Sin embargo, ahora se ha definido un proceso de anotacién mas
intuitivo para realizar la generalizacién, es decir, con este nuevo proceso
desde la anotacién se indica claramente qué llamadas a funcion pueden
desplegarse sin riesgo de no terminacion (se les agrega anotacion UNF)
y se muestra cuéles no pueden ser desplegadas (estas llamadas a funcion
se distinguen con la anotacion MEM). Finalmente, por cada regla, se
anotan con GEN las variables repetidas en la parte derecha excepto una,
i.e., se linealiza cada regla. Con este esquema de anotacién mas completo
ya no es necesario realizar ningin chequeo de terminacién al momento
de especializar (i.e., puede ser considerada como especializacion offfine
pura). El segundo proceso de anotacion identifica inicamente con anota-
cion GEN los términos que introducen no terminacion en las llamadas a
funcién; tales términos son generalizados en la fase de especializacion. En
este caso sf es necesario hacer un chequeo de terminacién en tiempo de
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6.2.

especializacién para evitar una derivacién indefinida. Por lo tanto, esta
especializacion se considera offline hibrida. En la implementacién del pro-
totipo se tuvo la oportunidad de comparar los dos especializadores offfine
(tanto hibrido como puro) contra el especializador online. En resumen los
ejemplos especializados con el EP online se desempenaron mejor que los
respectivos especializados con ambos especializadores offline; sin embar-
go, el tiempo de especializacion promedio consumido por los EP offiline
fue menor que el respectivo del EP online, véase la Seccion 5.4.

Trabajo futuro

Respecto a las lineas de investigaciéon podriamos mencionar las siguientes

para dar continuidad al presente trabajo:

1.

Definicién de un BTA polivariante.

Es posible mejorar la precisién de las anotaciones si consideramos que
puede haber varias clasificaciones estéatico/dindmico para los argumen-
tos de una funcioén, es decir, que algiin argumento puede tomar el valor
estatico en un momento dado y el valor dindmico en otro momento. El
BTA que se ha definido aqui es monovariante, es decir, sélo considera un
conjunto de valores estatico/dinamico global.

Extender el esquema offline NPE

Hasta el momento el prototipo de evaluacién parcial no esta definido
para evaluar parcialmente las funciones predefinidas (built in’s) tales co-
mo: +, —, %, mod, etc., ni las restricciones esto es: (=:=), (&), (&>), etc.
Incorporar estas definiciones permitiria evaluar parcialmente un mayor
conjunto de programas Curry y, al mismo tiempo, se daria flexibilidad al
evaluador parcial para intentar realizar alguna aplicacién.

Implementaciéon de un meta-intérprete

Si construimos un meta-intérprete (int) para Curry y luego se especializa
dicho meta-intérprete con respecto a un programa fuente en Curry, es
posible “compilar” dicho programa fuente:

pobjeto = [mix]curry[intcurry, pfuente]

donde pobjeto se espera sea mas eficiente que pfuente. En general
pobjeto serd una mezcla de int y pfuente conteniendo partes derivadas
de ambos [JGS93|. La ecuacion anterior es comunmente llamada primera
proyecciéon de Futamura (reportada originalmente en [Fut71]).
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