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Resumen

La evaluacion parcial dirigida por narrowing (NPE: Narrowing-driven Partial Evalua-
tion) es una técnica potente para la especializacion de sistemas de reescritura [AV02],
i.e., para el componente de primer orden de muchos lenguajes declarativos (logico)
funcionales como Haskell [PJ03], Curry [Han03] o Toy [LFSH99].

Los evaluadores parciales se clasifican en dos grandes categorias: online y offline,
de acuerdo al momento temporal en que se consideran los aspectos de terminaciéon
del proceso de especializacion. Los evaluadores parciales online son usualmente mas
precisos ya que tienen mas informaciéon disponible. En particular, el esquema original
NPE, el cual sigue la aproximacion online, considera una variante del teorema de
Kruskal (Kruskal’s Tree Theorem) llamada “subsumcion homeomdrfica” [Leu02], para
asegurar la terminaciéon del proceso: si un término subsume algin término previo
en la misma computacion de narrowing, se aplica alguna forma de generalizacién—
usualmente el operador de generalizacién méas especifica—y la evaluaciéon parcial se
reinicia con los términos generalizados [AFV98]. Sin embargo, las pruebas para el test
de subsumcién, junto con las generalizaciones asociadas, hacen que el esquema NPE
online sea muy costoso (en términos de tiempo y espacio), por lo que no se adapta
adecuadamente a problemas realistas como la especializaciéon de intérpretes.

Los evaluadores parciales offline proceden cominmente en dos etapas; la primera
etapa procesa un programa (e.g., para identificar aquellas llamadas a funcién que se
pueden desplegar sin riesgo de no terminacion) e incluye anotaciones para guiar las
computaciones parciales; entonces, una segunda etapa, la de evaluacién parcial pro-
piamente dicha, sélo tiene que obedecer las anotaciones y por tanto el especializador
es mucho més rapido que en la aproximacién online.

En esta tesis se presenta un nuevo esquema de evaluacién parcial dirigido por na-
rrowing, mas eficiente y que asegura la terminaciéon siguiendo el estilo offline. Para
ello, identificamos una caracterizacion de programas cuasi-terminantes a los que lla-
mamos ‘“no crecientes”. En tales programas, las computaciones por narrowing necesa-
rio presentan s6lo un conjunto finito de términos diferentes (médulo renombramiento



de variables). La propiedad de la cuasi-terminacién es importante toda vez que su
presencia es regularmente una condicién suficiente para la terminacién del proceso
[Hol91] de especializacion.

Sin embargo, la clase de programas cuasi-terminantes es muy restrictiva, por lo
que introducimos un algoritmo que acepta programas inductivamente secuenciales—
una clase mucho més amplia sobre la que esti definido el narrowing necesario—y
anota aquellas partes que violan la caracterizaciéon de programas no crecientes. Para
procesar de manera adecuada los nuevos términos anotados extendemos la relacion
de narrowing, a la que llamamos: narrowing necesario generalizante.

Una vez definido el esquema, desarrollamos un prototipo para la evaluacién par-
cial offtine dirigida por narrowing. La validacion experimental arroja resultados que
muestran una mejora significativa en el tiempo de especializacion offline con respecto
al esquema online.

Recientemente, se ha formulado un nuevo principio para el analisis de terminacién
de los programas basado en el cambio de tamano de los argumentos de las llamadas
a funcién [LJBAOL, GJ05]. Con la finalidad de mejorar la precision de la fase de
anotacién propia del nuevo esquema, hemos adaptado los grafos de cambio de tamano
(grafos size-change), introducidos originalmente para los lenguajes funcionales, a los
lenguajes logico funcionales. En particular los grafos nos son tutiles para determinar
una forma especifica de cuasi-terminacién, que finalmente utilizamos para realizar
anotaciones al estilo de nuestra primera propuesta offline.

Los lenguajes empotrados de dominio especifico (DSELSs) generan codigo ineficien-
te debido a la sobrecarga de interpretacion, por lo que [Hud98, SCK04, Chr03, HM04]
entre otros, plantean el uso de las técnicas de evaluacién parcial como un medio para
remediar este inconveniente. En este punto, seleccionamos el dominio de los routers, en
particular el modelo de routers software Click [KMCT00] y desarrollamos un lenguaje
de especificacion para routers denominado Rose, empotrado en el lenguaje Curry.

Los DSELs aportan una via de prueba interesante en dos aspectos: primero, han
permitido ejercitar los conceptos de la programacién légico funcional en la generacién
de lenguajes de dominio especifico; y segundo, nos han proporcionado ejemplos para
la especializacion de programas mediante las técnicas NPE offfine desarrolladas.
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Abstract

Narrowing-driven partial evaluation (NPE) is a powerful specialization technique for
rewrite systems [AV02], i.e., for the first-order component of many functional (logic)
languages like Haskell [PJ03], Curry [Han03] or Toy [LFSH99].

Partial evaluators fall in two main categories, online and offline, according to the
time when termination issues are addressed. Online partial evaluators are usually more
precise since more information is available. For instance, the original NPE scheme
(which follows the online approach) considers a variant of the Kruskal tree condition
called “homeomorphic embedding” [Leu02] to ensure the termination of the process
[AFV98]: if a term embeds some previous term in the same narrowing computation,
some form of generalization—usually the most specific generalization operator—is
applied and partial evaluation is restarted with the generalized terms. However, this
extra precision comes at a cost: the homeomorphic embedding tests, together with
the associated generalizations, make NPE very expensive and, thus, it does not scale
up well to realistic problems like interpreter specialization.

Offline partial evaluators usually proceed in two stages: the first stage returns a
program that includes annotations to guide the partial computations (e.g., to identify
those function calls that can be safely unfolded); then, the second stage—the proper
partial evaluation—only needs to obey the annotations and, thus, it is generally much
faster than online partial evaluators.

In this thesis we present a more efficient narrowing-driven partial evaluation sche-
me that ensures termination by following the offline approach. For this, we identify
a class of quasi-terminating rewrite systems, called nonincreasing. In such programs,
only finitely many different terms—modulo variable renaming—are computed by nee-
ded narrowing. This is an important property since quasi-termination of programs is
frequently a sufficient condition to ensure the termination of the specialization process
[Hol91].

Unfortunately, this class is too restrictive and, thus, we also introduce an algo-
rithm that takes an inductively sequential program (a much broader class of programs
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for which NPE is originally defined) and annotates those expressions that violate no-
nincreasing characterization. Then, we define an extended needed narrowing relation:
generalizing needed narrowing, in which annotated subterms are generalized.

Once the new partial evaluation method is defined, we develop an offline narrowing-
driven partial evaluator prototype. Its experimental validation demonstrates that the
offline scheme is faster than the online approach.

Recently, a new principle for termination analysis of programs was formulated.
The principle is based on the size change of arguments at function calls: size-change
graphs [LIBAO1, GJ05]. Since size-change graphs were originally introduced for fun-
ctional languages, we adapt the formalism to functional logic programs. Size-change
graphs are useful to detect a specific form of quasi-termination, which is used to make
annotations analogously to our first offline approximation. This allows us to improve
the precision of the annotation phase.

One important partial evaluation challenge is the specialization of realistic appli-
cations. Domain Specific Embedded Languages (DSELs) produce inefficient code due
to the interpretation overhead. This is the reason why [Hud98, SCK04, Chr03, HMO04]
propose partial evaluation in order to overcome this drawback. We select the routers
domain, in particular we choose the Click software router model [KMCT00] and de-
velop a language for router specification embedded in Curry: Rose.

Finally, the development of Rose was also useful to test the pros and cons of Curry
in the DSEL area. It was also useful to check the power of the partial evaluation scheme
in order to compile programs by using the NPE technique.

v



Resum

L’avaluacié parcial dirigida per narrowing (NPE: Narrowing-driven Partial Evalua-
tion) és una técnica potent per a l'especialitzacio de sistemes de reescriptura [AV02],
i.e., per al component de primer ordre de molts llenguatges declaratius (logic) funcio-
nals com Haskell [PJ03], Curry [Han03] o Toy [LFSH99].

Els avaluadors parcials es classifiquen en dos grans categories: online i offline,
d’acord al moment temporal que es consideren els aspectes de terminacié del procés
d’especialitzacié. Els avaluadors parcials online sén usualment més precisos ja que
tenen més informacié disponible. En particular, I’esquema original NPE, el qual se-
gueix I'aproximaci6é online, considera una variant del teorema de Kruskal (Kruskal’s
Tree Theorem) anomenada “subsumpcié homeomorfica” [Leu02], per a assegurar la
terminacié del procés: si un terme subsumeix algun terme previ en la mateixa compu-
tacié de narrowing, s’aplica alguna forma de generalitzacio—usualment 'operador de
generalitzacié més especifica—i 'avaluacié parcial es reinicia amb els termes gene-
ralitzats [AFV98]. No obstant aixo, les proves per al test de subsumpcid, juntament
amb les generalitzacions associades, fan que 'esquema NPE online siga molt costos
(en termes de temps i espai), pel que no s’adapta adequadament a problemes realistes
com l'especialitzacié d’intérprets.

Els avaluadors parcials offfine procedeixen comunament en dues etapes; la pri-
mera etapa processa un programa (e.g., per a identificar aquelles crides a funcié que
es poden desplegar sense risc de no terminacid) i inclou anotacions per a guiar les
computacions parcials; llavors, una segona etapa, la d’avaluacié parcial propiament
dita, només ha d’obeir les anotacions i per tant el especialitzador és molt més rapid
que en 'aproximaci6é online.

En aquesta tesi es presenta un nou esquema d’avaluacié parcial dirigit per na-
rrowing, més eficient i que assegura la terminacié seguint lestil offline. Per a aixo,
identifiquem una caracteritzacié de programes quasi-terminants als quals anomenem
“no creixents”. En tals programes, les computacions per narrowing necessari presenten
només un conjunt finit de termes diferents (modul reanomenament de variables). La



propietat de la quasi-terminacié és important atés que la seva preséncia és regularment
una condici6 suficient per a la terminacié del procés [Hol91] d’especialitzacio.

No obstant aix0, la classe de programes quasi-terminants és molt restrictiva, pel
que introduim un algorisme que accepta programes inductivament seqiiencials—una
classe molt més amplia sobre la qual estd definit el narrowing necessari—i anota
aquelles parts que violen la caracteritzacié de programes no creixents. Per a processar
de manera adequada els nous termes anotats estenem la relacié6 de narrowing, a la
qual anomenem: narrowing necessari generalitzant.

Una vegada definit ’esquema, desenvolupem un prototip per a ’avaluacié parcial
offline dirigida per narrowing. La validacié experimental llanca resultats que mostren
una millora significativa en el temps d’especialitzacié offline pel que fa a I’esquema
online.

Recentment, s’ha formulat un nou principi per a ’analisi de terminacié dels pro-
grames basat en el canvi de grandaria dels arguments de les crides a funcio [LJBAO1,
GJO05]. Amb la finalitat de millorar la precisié de la fase d’anotacié propia del nou
esquema, hem adaptat els grafs de canvi de grandaria (grafs size-change), introduits
originalment per als llenguatges funcionals, als llenguatges logic funcionals. En parti-
cular els grafs ens son 1tils per a determinar una forma especifica de quasi-terminacio,
que finalment utilitzem per a realitzar anotacions a ’estil de la nostra primera pro-
posta offline.

Els llenguatges encastats de domini especific (DSELs) generen codi ineficient a
causa de la sobrecarrega d’interpretacid, pel que [Hud98, SCK04, Chr03, HMO04] entre
uns altres, plantegen 1'is de les técniques d’avaluacié parcial com un mitja per a
remeiar aquest inconvenient. En aquest punt, seleccionem el domini dels routers, en
particular el model de routers software Click [KMC™00] i desenvolupem un llenguatge
d’especificacié per a routers denominat Rose, encastat en el llenguatge Curry.

Els DSELs aporten una via de prova interessant en dos aspectes: primer, han
permeés exercitar els conceptes de la programacié logic funcional en la generacid
de llenguatges de domini especific; i segon, ens han proporcionat exemples per a
I’especialitzacié de programes mitjancant les técniques NPE offline desenvolupades.
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Capitulo 1

Introduccion

La investigacion que se describe en esta memoria, se relaciona fundamentalmente
con la evaluacién parcial de programas, una técnica formal para la especializacion
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 evaluador parcial devuelve
un programa nuevo, denominado programa residual, el cual se ejecuta generalmente
de manera mas eficiente que el programa original, ya que las computaciones que
dependen de los datos estaticos se han realizado en la fase de evaluacién parcial de
una vez y para siempre.

Un aspecto clave para asegurar la terminacién del proceso de especializacién es la
adecuada seleccién de las partes del programa que deberian computarse en tiempo de
especializacion [GJ05]. La atencion se debe centrar en aquellas partes (normalmente
llamadas a funcién) que podrian producir computaciones infinitas. Para evitarlas, se
aplica a menudo alguna forma de generalizacion. La decision acerca de qué llamadas
a funcién se deberian generalizar puede tomarse de modo online u offline. Los evalua-
dores parciales online deciden qué llamadas a funcién se deben generalizar y cuales no
durante el proceso de especializacién, mientras que los evaluadores parciales offfine
proceden en dos etapas: la primera hace un andlisis estatico del programa y “anota”
aquellas llamadas a funcion que se deberian generalizar; la segunda (la etapa de espe-
cializacion propiamente dicha) s6lo sigue las anotaciones y de esa manera el evaluador
parcial offline es normalmente méas rapido (pero generalmente menos preciso).

El esquema NPE de evaluacién parcial dirigida por narrowing! (NPE: Narrowing-
driven Partial Evaluation) es una técnica potente para la especializacion (online)

1Para ser acordes con la literatura usaremos la acepcion inglesa “narrowing” en lugar de su
traduccion al castellano: estrechamiento.



2 CAPITULO 1. INTRODUCCION

de sistemas de reescritura [AV02], i.e., el componente de primer orden de diversos
lenguajes (logico) funcionales como Haskell [PJ03] o Curry [Han03]. Sin embargo,
este esquema no se adapta bien a la especializacién de programas realistas (como
la especializacion de lenguajes de dominio especifico) debido a que sigue el estilo
online de evaluacién parcial. Esto significa que durante el proceso de especializacién
se tendran que llevar a cabo costosos analisis para determinar las funciones que pueden
desplegarse sin riesgo de no terminacién. El computo asociado para tomar esta decision
incide directamente en la eficiencia y capacidad de especializacion del esquema NPE.

Un lenguaje de dominio especifico (DSL?: Domain Specific Language) es un len-
guaje de programacion disenado para un dominio particular de aplicacion. Al disefar
un DSL, el objetivo principal es abstraer el dominio del problema para facilitar la
generacion rapida de aplicaciones, por lo que los aspectos relacionados con la eficien-
cia del DSL son secundarios. Hudak [Hud98] propuso el uso de la evaluacion parcial
para mejorar la eficiencia de las aplicaciones escritas en un DSL. En la propuesta
de Hudak se plantea la aplicacién de la compilacién por evaluacion parcial [Fut71],
i.e., especializar un interprete con respecto a un programa y, de ese modo, reducir la
sobrecarga de interpretacion.

A continuacién introducimos el contexto de los lenguajes de dominio especifico, asi
como el concepto de evaluacién parcial de programas y la relacién entre ambos. Pos-
teriormente, nos centramos en la evaluacién parcial de programas légico funcionales
y, en particular, en los aspectos de terminacion. Finalmente, planteamos los objetivos
de la tesis.

1.1. Lenguajes de dominio especifico

Un lenguaje de dominio especifico es un lenguaje de programaciéon disenado para un
dominio de aplicacion particular [Hud98|. A partir de un DSL se pueden desarrollar
programas para el dominio de aplicacién de manera rapida y eficiente. Un DSL no es
necesariamente de “prop6sito general”, al contrario, debe capturar de manera precisa
la seméantica del dominio de aplicacion. Bentley [Ben86] establecié otro requisito al
definirlos como lenguajes pequeiios (little languages).

Algunos ejemplos de DSLs son: Lexx y Yacc, para generar analizadores léxicos y
sintacticos de programas; PERL, para la manipulacién de texto; VHDL, para describir
componentes hardware, etc.

Existen muchas ventajas en el uso de DSLs. De entre ellas, destacamos que los
programas son generalmente mas faciles de escribir, entender y mantener compara-

2En concordancia con la literatura, en este documento usaremos el acronimo DSL—por sus siglas
en inglés—para referirnos a los lenguajes de dominio especifico.
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Figura 1.1: Tendencia de coste de un DSL en el tiempo [Hud98].

dos con los programas desarrollados en lenguajes de propdsito general. Aunque estas
ventajas estdn presentes en el uso de un lenguaje de alto nivel, un DSL es atn de
més alto nivel y, consecuentemente, puede utilizarse incluso por aquellos que no son
programadores expertos.

En la Figura 1.1 se compara, por un lado, la evolucién del coste (en el tiempo)
de desarrollar un DSL (c2) con respecto al coste implicado en producir una solu-
cién convencional a la medida de las necesidades del dominio (c1). Inicialmente, la
solucién convencional es més econémica (no hay que disefiar un nuevo lenguaje de
programacion) pero, al transcurrir el tiempo, las lineas que comparan las tendencias
se intersectan debido a que los cambios requeridos en el sistema disenado para el
dominio son materializados mas facilmente en el contexto del DSL (a menor coste).
Asi, la tecnologia DSL se adapta mejor a la evolucion del sistema.

Sin embargo, disefiar e implementar un lenguaje de programacion desde cero (sis-
tema de tipos, sintaxis, etc) y las herramientas de compilacién asociadas (analizador
léxico, analizador sintactico, optimizadores, generadores de codigo, etc) implica un
proceso tan costoso que podria dar lugar, inclusive, a que las tendencias de costes
mencionadas nunca se intersectasen. Una aproximacién alternativa sugiere empotrar
el nuevo DSL en un lenguaje de propésito general, dando lugar a los llamados len-
guajes empotrados de dominio especifico.
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1.1.1. Lenguajes empotrados

Para hacer asequible la escritura de un nuevo lenguaje de programaciéon, Hudak
[Hud98] sugiere no desarrollar el nuevo lenguaje desde cero. En su lugar, es mas con-
veniente aprovechar la infraestructura de algin otro lenguaje de propésito general (al
cual se le llama lenguaje anfitrion), buscando que sus caracteristicas aporten ventajas
significativas para modelar el dominio deseado. Al lenguaje obtenido a partir de es-
ta nueva aproximacion se le llama lenguaje empotrado de dominio especifico (DSEL?:
Domain Specific Embedded Language). Sobre esta base, el disenio del lenguaje se centra
s6lo en aspectos semanticos, de manera que la sintaxis y las herramientas asociadas
(depuradores, optimizadores, etc) del lenguaje anfitrion se pueden reutilizar.

Landin [Lan66] propuso previamente usar un lenguaje de programacién “anfitrion”
(ya existente) que proporcionase una infraestructura genérica apropiada (tipos de da-
tos, abstraccion de datos y funciones, etc) al cual se le agregaria un vocabulario adap-
tado al dominio. El vocabulario consistiria en uno o mas tipos de datos y funciones
definidas sobre los tipos de datos béasicos.

La idea de empotrar un lenguaje pequenio en otro méas grande con la finalidad de
resolver alguna tarea especifica ha sido empleada, e.g., en el uso de macros. De hecho,
los lenguajes Lisp [LR64] y C++ soportan empotramiento por medio de macros. Por
otro lado, existen algunas aproximaciones modernas, orientadas a objetos, tales como
Jakarta [BLS98], que atienden el problema desde un punto de vista de generacion
de software, i.e., un DSL es un lenguaje de especificaciéon que algiin generador de
software pone a disposicién del programador para, a continuacion, crear el programa
de interés. No obstante, una aproximacién correcta de empotramiento debe reunir
las siguientes caracteristicas: primero, el empotramiento debe ser puro, i.e., dado un
programa para el dominio, se debe ejecutar sin la presencia de ningan tipo de pre-
proceso, ni expansion de codigo al estilo de las macros, ni tampoco debe asociar un
proceso de generacién de codigo a partir de una especificacién. En segunda instancia,
un DSEL debe enfatizar la importancia de la seméntica del dominio, esto es, que
la combinacion de objetos del DSEL sea un modelo que refleje la semantica de los
objetos en el mundo real.

La aproximacién estandar para la construccion de DSELs consiste en implemen-
tarlos como librerias [SCK04] en un lenguaje que proporcione las ventajas técnicas
citadas a continuacién:

= Manejo de funciones de orden superior para modelar conceptos que puedan
tratarse como elementos basicos del lenguaje.

= Un sistema de tipos flexible y extensible que permita abstraer y modelar los

3En concordancia con la literatura usaremos el acrénimo formado a partir de las siglas en inglés.
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conceptos del dominio.

= Mecanismos de control sintéctico (por ejemplo, que permita agregar nuevos
operadores al lenguaje).

= Un mecanismo de computacién perezoso para operar con estructuras de datos
infinitas, usualmente tutiles para crear modelos de conceptos del dominio.

Los lenguajes declarativos poseen tales caracteristicas, por lo que son buenos anfi-
triones para el desarrollo de DSELs. Por otro lado, el paradigma declarativo 16gico
funcional agrega algunas caracteristicas adicionales, e.g., indeterminismo, variables
logicas, etc., interesantes en el campo de los DSELs. No obstante, los lenguajes cons-
truidos a partir de la aproximacién DSEL producen generalmente cédigo ineficiente,
como trataremos a continuacién.

1.1.2. Eficiencia de los lenguajes empotrados

Cuando se disena un lenguaje empotrado de dominio especifico, el objetivo principal
es abstraer el dominio del problema para facilitar la generacion rapida de aplicaciones.
Por otro lado, los aspectos relacionados con la eficiencia, tanto del c6digo del DSEL
como su traduccion al lenguaje anfitrion, no se tienen en cuenta. Ademaés, el analisis de
eficiencia debe revisarse a dos niveles: primero, teniendo en cuenta las construcciones
del DSEL y, segundo, considerando su traduccion a cédigo anfitrion.

En [Hud98] se indica que un programa escrito a partir de un DSEL puede verse
como una aplicacién ejecutable en si misma y que, sin embargo, es conveniente consi-
derar la existencia de un intérprete que capture su seméntica y que le de significado.
Este enfoque permite el diseno de intérpretes modulares en donde cada moédulo es
un bloque que implementa algin aspecto del dominio. Las caracteristicas nuevas que
le sean requeridas al DSEL se pueden ir agregando inclusive en etapas posteriores al
disenio del DSEL. El problema de esta aproximacién es que cada bloque impone una
capa particular de interpretacién. Hudak plantea el uso de evaluacién parcial para
resolver este problema.

Seefried, Chakravarty y Keller [SCK04] afirman que los DSELs se compilan fre-
cuentemente a codigo ineficiente debido a que los tipos de datos del dominio se re-
presentan con tipos de datos algebraicos y se interpretan por funciones recursivas.
Cuando el codigo es traducido al lenguaje anfitrién, esta sobrecarga de interpretacién
esta presente en el cédigo generado ya que el compilador del lenguaje anfitrién “no
sabe” como optimizar el uso de los tipos de datos del dominio (puesto que los compila-
dores optimizan sélo a nivel de las construcciones del lenguaje anfitrion). Seefried et al.
proponen el uso de un lenguaje anfitriéon cuyo compilador soporte meta-programacién
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en tiempo de compilaciéon que les permita manipular el cédigo en dos sentidos: del
programa DSEL al lenguaje anfitrién (reificaciéon) y del lenguaje anfitrion al programa
DSEL (reflexion), utilizando para ello estructuras de datos intermedias.

Elliot et al. [EFMO00] optaron por incluir un compilador incrustado en el DSEL,
de tal manera que al introducirse la aplicacién DSEL en el compilador del lenguaje
anfitrién obtienen un programa optimizado en un lenguaje destino “impaciente” (en el
que las llamadas a funcion exigen primero la evaluacion de los argumentos) de primer
orden.

Backhouse [Bac02] aporta una metodologia basada en interpretacion abstracta
(Cousot y Cousot, [CCT7]) para analizar programas de dominio especifico, con el objeto
de llevar a cabo una busqueda de errores y la revision de las condiciones asociadas para
poder ejecutar optimizaciones de domino especifico. Christensen [Chr03] sugiere el uso
de evaluacion parcial de programas para mejorar el rendimiento de los programas de
lenguajes de dominio especifico empotrados. Herman y Meunier [HM04] realizan un
analisis estatico de programas empotrados mediante una aproximacién “ligera” a la
evaluacion parcial (usando macros del lenguaje anfitrion) con la finalidad de encontrar
errores a nivel del DSEL imposibles de detectar en el nivel de cddigo anfitrion. Para
ello, proveen los datos estaticos necesarios para el anélisis. En este caso, el objetivo
es la deteccién temprana de errores en programas escritos a partir de un DSEL.

1.2. Lenguajes declarativos légico funcionales

Los lenguajes declarativos son anfitriones adecuados para desarrollar lenguajes de
dominio especifico empotrados. Es por ello, que podemos encontrar en la literatura
ejemplos variados de DSELs para distintos dominios, e.g., en el campo de la pro-
gramacion de robots [PHH99], para el desplazamiento de robots humanoides [HH03],
en el campo de la musica [HMGW96], en la programacion de graficos [EHIT], en la
programacioén de animaciones [Hud00], etc. En el paradigma légico podemos citar
las gramaéticas de clausulas definidas (las DCGs—por sus siglas en inglés—de Prolog
[CM8T7]). Las DCGs constituyen un medio propicio para representar relaciones grama-
ticales en aplicaciones que requieran anélisis sintdctico—parsing—de expresiones, de
hecho, pueden usarse para la creacién de lenguajes de programacién y en aplicaciones
de lenguaje natural, entre otras. También, existen notables esfuerzos para incorporar
las propiedades de la logica difusa a un entorno de programacion logica, i.e., un DSEL
que modele operaciones de la logica difusa incrustado en Prolog (algunos avances sobre
los principios operacionales en [JMPO06]).

No obstante, existen pocas evidencias de la creacion de tales lenguajes en el campo
logico funcional (algunas excepciones son, e.g., para la creacion de interfaces graficas
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de usuario [Han0Oa] y para web-scripting [Han00b]). Atn asi, el paradigma logico
funcional (el cual se puede considerar “maduro” hoy en dia) ofrece caracteristicas
adicionales a los paradigmas declarativos puros que los hacen interesantes para la
experimentacion del modelado de DSLs.

A continuacién revisamos brevemente los principales conceptos de la programa-
cién logico funcional, introducimos el lenguaje l6gico funcional Curry y, finalmente,
presentamos una sintesis de Rose, un DSEL empotrado en Curry.

1.2.1. Antecedentes

Los lenguajes de programacion logico funcionales combinan las caracteristicas mas
importantes de la programacion funcional (funciones anidadas, computaciones fun-
cionales eficientes conducidas por la demanda, orden superior), de la programacion
logica (variables logicas, estructuras de datos parciales, restricciones, busqueda en-
capsulada), y de la programacién concurrente (computaciones concurrentes con sin-
cronizacion sobre las variables logicas). Asi, el modelo de computacién mas popular
de los lenguajes integrados modernos se basa en la combinacién de dos principios ope-
racionales diferentes: narrowing y residuacién. El mecanismo de narrowing permite
la instanciacién de variables en las expresiones de forma que luego se puedan aplicar
pasos de reduccion sobre las expresiones instanciadas. Dicha instanciacion se compu-
ta normalmente unificando un subtérmino de la expresion con la parte izquierda de
alguna regla del programa; en otros casos, viene impuesta por el uso de ciertas estruc-
turas de datos que se usan para guiar el proceso, como son los arboles definicionales
de [Ant92].

El mecanismo de narrowing es completo en el sentido de la programacién logica
—computaciéon de todas las soluciones— asi como en el de la programacién funcional
—computacion de valores—. Hanus present6 en [Han94] una revision muy comple-
ta de los lenguajes de programacion légico funcionales. Se han formulado diversas
estrategias de narrowing perezoso con la finalidad de encontrar una estrategia 6pti-
ma que permita operar con estructuras de datos infinitas. Debido a sus propiedades
de optimalidad respecto a la longitud de las derivaciones y al nimero de soluciones
computadas, el narrowing necesario es actualmente la mejor estrategia de narrowing
perezoso para programas logico funcionales (ver Antoy et al. [AEH00]).

Por otra parte, el segundo principio operacional de los lenguajes légico funcio-
nales, la residuacién, se basa en la idea de retrasar, o suspender, la evaluaciéon de
las llamadas a funcién hasta que estén listas para una evaluacion determinista (i.e.,
puramente funcional). La residuacion preserva la naturaleza determinista de las fun-
ciones y soporta computaciones concurrentes mediante sincronizaciéon sobre variables
logicas.
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1.2.2. El lenguaje logico funcional Curry

Curry [Han03] es un lenguaje declarativo multi-paradigma, el cual combina de manera
elegante caracteristicas de la programacién funcional, de la programacion logica y de
la programacion concurrente.

Un programa Curry [Han03] especifica la seméantica de las expresiones que lo
componen donde los objetivos (habituales en la programacion logica) son aqui ex-
presiones de caracter particular, de un tipo denominado Success. La ejecucién de
un programa Curry implica simplificar una expresion hasta que un valor (o solucién)
sea computado. Para diferenciar entre valores y expresiones reducibles Curry hace un
distincion estricta entre constructores (de datos) y operaciones o funciones definidas
sobre esos datos. De esa forma, un programa se compone de un conjunto de tipos y
de un conjunto de declaraciones de funcién. Las declaraciones de tipo definen los do-
minios computacionales (constructores) y las declaraciones de funcién las operaciones
sobre esos dominios. Los predicados en el sentido de la programacion légica se pueden
considerar como restricciones, i.e., funciones cuyo resultado es de tipo Success.

Curry incluye un conjunto de constructores de tipo pre-definidos, como Bool, Int,
->, o listas y tuplas. Puesto que es un lenguaje de orden superior, los tipos de las
operaciones y de los constructores se escriben en su forma currificada:

T1 =-> To -2 ... => Tp—-> T

donde 7 no es un tipo funcional. En este caso, n se denomina la aridad de la operaciéon
o del constructor.

También, el programador puede escribir sus propias declaraciones de tipo median-
te:

data T" o1 ... o = C1 711 oo Tiny | oo | Ck T oo Thny,

donde se introduce 7', un nuevo constructor de tipo n-ario, y también k nuevos cons-
tructores de datos: C1, ..., Cy. Cada 7;; es una expresion de tipo formada a partir de
las variables de tipo a1 ..., y, posiblemente, de constructores de tipo. Por ejemplo

data Boolean = True | False
define un tipo de datos booleano con constructores de aridad 0 (constantes); a conti-
nuacion

data TreeInt = Leaf Int | Node (TreeInt) Int (Treelnt)
declara un tipo para el manejo de arboles binarios que contienen enteros; finalmente

Leaf a | Node (TreeP a ) a (TreeP a)

data TreeP a

define arboles binarios que contendran cualquier tipo de dato (tipos polimdrficos).
Las listas son un tipo preestablecido en Curry que se definen mediante la siguiente
declaracion:



1.2. LENGUAJES DECLARATIVOS LOGICO FUNCIONALES 9

data List a =[] | a : List a

@

Aqui, “” es un operador infijo, i.e., “a: List a” es una notacién alterna para “(:) a
(List a)”. La notacién “[al]” se usa para denotar listas de cualquier tipo en lugar de
“List a”. Ademas, Curry soporta la notacién usual para listas, i.e., [0,1,2] es una
abreviacién para 0: (1:(2:[1)).

Se pueden hacer declaraciones de sindnimos de tipo, del modo que sigue:

type T o1 ... ap =T

que introduce T, un nuevo constructor de tipo m-ario. Aqui, «; ..., son variables
de tipo y 7 es una expresion de tipo formada a partir de constructores de tipo y de
las variables de tipo (no se admiten definiciones recursivas). Por ejemplo

type ListaInt = [Int]
type Lista a = [a]

declara el sinénimo Listalnt para referirse a una lista de enteros y Lista para
referirse a una lista de elementos de cualquier tipo.

Un término constructor es una variable x o una aplicacién de un constructor
cty...t, donde ¢ es un constructor de aridad n y t;...t, son términos construc-
tores. Una ezpresidn es una variable o una aplicacién (parcial) ¢ e;...e,, donde ¢
es una funcién o un constructor y ej...e,, son expresiones. Un término construc-
tor se denomina bdsico si no contiene ninguna variable. Los términos constructores
basicos corresponden a valores en el dominio definido; las expresiones que contienen
operaciones se deben evaluar a términos constructores.

Las funciones se definen mediante una declaracion de tipo (misma que se puede
omitir), seguida por una secuencia de reglas (o ecuaciones). La declaracion de una
funcién tiene la forma:

fiem > 1 > ... > 71, >7T
donde 7 ... T,, T son expresiones de tipo. La forma més simple de la definicién de una
regla o ecuacién para una funcién f de aridad n es la siguiente:

f t1...tp, = e
Aqui, t1,...,t, son términos constructores y la parte derecha de la regla e es una
expresion. Ademas, la parte izquierda de la regla no puede contener variables repetidas.
Las funciones pueden estar definidas también, por ecuaciones condicionales, las cuales
tienen la forma siguiente:

fti...th, 1 c=ce

donde las condiciones (o guardas) ¢, pueden ser: una funcién que devuelve un booleano
o una restriccion. La restriccion ecuacional eq =:= eg es una restricciéon elemental (de-
vuelve el tipo Success) entre dos expresiones, la cual se satisface si ambas expresiones
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se pueden reducir al mismo término constructor basico (i.e., igualdad estricta [MR92]).

En Curry es posible definir funciones con un comportamiento indeterminado me-
diante la introduccién de varias reglas que se solapan por la parte izquierda. Por
ejemplo la siguiente funcion indeterminista

insert x [] =[]
Xty :ys
insert x (y:ys) =y : insert x ys

insert x (y:ys)

ingerta un elemento en una posicién arbitraria de una lista. Las funciones indeter-
ministas en Curry no causan sobrecarga al lenguaje, puesto que las técnicas para su
implementacion estan ya contenidas en la parte de programacion logica de Curry.

Las caracteristicas de orden superior de Curry incluyen la aplicaciéon parcial de
funciones y las abstracciones lambda. La aplicacion de funciones se denota por la
yuxtaposicion de la funcion y sus argumentos. Por ejemplo, la tipica funcién map se
define en Curry por:

(]

f x : map f xs

map £ []

map £ (x:xs)

Las funciones anénimas (abstracciones lambda) son expresiones que tienen la forma
siguiente:

\x1...X, -> exp
La aplicacion de la funcion anénima sobre sus argumentos de entrada ey, ..., e, pro-
duce el mismo resultado que la llamada a funcién “foo e; ...e,”, donde foo se define
como:
foo x1 ... X, = exp
El lenguaje Curry es un lenguaje perezoso, por ejemplo, en el siguiente programa:
from x =x : from (x + 1)
takeOne (y:ys) =y
takeOne (from 0)

one

la funcién one devuelve el elemento 0, porque se aplica la funcién takeOne que a su
vez devuelve el elemento en cabeza de una lista, no se requiere la evaluacién completa
(infinita) de from O antes de invocar a takeOne.

Ademas, Curry permite el uso de funciones que no estan definidas en el programa
del usuario, tales como operadores aritméticos, ciertas funciones de orden superior
(map, foldr, etc.), operadores de entrada/salida de datos, etc. En el informe de Curry
[Han03] se ofrece al lector informacion mas detallada acerca de las caracteristicas de
este lenguaje declarativo multi-paradigma.



1.2. LENGUAJES DECLARATIVOS LOGICO FUNCIONALES 11

elem:entos .

FromDevzce(eth()) HF Counter H Dlvcam’
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Figura 1.2: Un router Click.

1.2.3. El DSEL Rose

En esta seccién presentamos el lenguaje empotrado en Curry de dominio especifico
Rose.

En ambientes de redes heterogéneos se requieren dispositivos para interconectar las
diferentes tecnologias de comunicacion que los forman. En Internet, dicho dispositivo
es el router*. Basicamente, los routers conectan dos o més redes y reenvian paquetes de
datos entre ellos. Asi, la funcién primaria de un router es determinar el mejor camino
para los paquetes en una red compleja. En principio, los routers han sido desarrollados
como componentes hardware; sin embargo, hay una clara tendencia hacia la extension
del conjunto de funciones que las redes de routers deberian soportar. Estas nuevas
funciones incluyen, e.g., filtrado de paquetes de datos, traduccién de direcciones de
Internet, monitorizacién, etc. La flexibilidad requerida para cubrir todas estas nuevas
funciones motivo la definicion de los llamados routers extensibles [GP02], los cuales
permiten personalizar la funcionalidad del router.

Dentro de los routers extensibles, destacan los routers Click [KMC'00| que repre-
sentan cada granulo de funcionalidad de un router mediante los llamados “elementos”
(objetos de clases escritas en C++); de esta manera, un router es un conjunto de
instancias de elementos interconectados.

La funcionalidad del router que se muestra en la Figura 1.2—que se compone
de tres elementos—es la siguiente: primero, se recogen paquetes de datos de la fuen-
te de datos por medio del elemento FromDevice(ethQ), posteriormente se cuentan
(Counter) y, finalmente, son eliminados (Discard).

En [RSV03a, RSV03b, RSV04a] presentamos el lenguaje Rose para la especifica-
cién de routers Click. Rose simula las funciones de un router siguiendo el modelo
Click. El enfoque que se adopté fue el de construir Rose como un DSEL cuyo an-
fitrion es el lenguaje multi-paradigma Curry [Han03]. Asi, es posible reutilizar las

4En la literatura, aGn en castellano, es comun referirse al término router—como haremos a partir
de este punto—en lugar de su traduccién literal, encaminador.
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caracteristicas y herramientas de un lenguaje declarativo muy expresivo.

La unidad de datos de un router es el paquete de datos, el cual es considerado
aqui como una lista finita de bytes (codificados como enteros). Los flujos de datos que
atiende el router son, cada uno, una lista potencialmente infinita de paquetes:

type Packet = [Int]
type Stream = [Packet]

El formato general de un elemento Rose es:
element :: [Conf] -> [Stream] -> [Stream]

Asi, un elemento Rose recibe, por un lado, una lista con los argumentos de confi-
guracién y, por otro, un flujo de paquetes; la salida serd un flujo de paquetes ya
procesado.

Por ejemplo, un router simple formulado en el lenguaje Rose a partir del caso de
la Figura 1.2 es el siguiente:

simpR = seqO0fe [fromDevice [Eth 0], Counter [], Discard []]

Este router esta constituido por una secuencia de elementos (incluyendo los parame-
tros de configuracion) enlazados a partir de la funcién conectora seqO0fe, que compone
elementos en secuencia:

seq0fe :: [ [Stream] -> [Stream] ] -> [Stream] -> [Stream]
seqO0fe [] = id
seq0fe (elem : es) = \input -> seqDfe es (elem input)

La funcién seqOfe toma una lista de elementos (con sus pardmetros de configuracion)
y un flujo de paquetes (input), el cual es aplicado al primer elemento y, la salida de
éste, se pasa al resto de elementos recursivamente.

El DSEL Rose, al igual que el cédigo de cualquier DSEL, produce generalmente
codigo ineficiente (ver seccién 1.1.2) debido entre otras cosas a la sobrecarga de in-
terpretacion [SCKO04]. Una aplicacion escrita a partir del DSEL Rose, es decir una
especificacion de un router, serd interpretada por Rose y el cédigo resultante serd in-
terpretado nuevamente, pero ahora por el intérprete del lenguaje anfitriéon Curry. La
sobrecarga de interpretacién se podria reducir considerablemente mediante una técni-
ca bien conocida en el campo de la evaluacién parcial: 1a especializacion de intérpretes
[Jon04].

1.3. Evaluacién parcial de programas

La evaluacién parcial de programas es una técnica formal para la transformaciéon de
programas util, por ejemplo, para mejorar la eficiencia de los lenguajes de dominio
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= programas
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Figura 1.3: El proceso de evaluacion parcial [JGS93].

especifico.

Si consideramos una funcién que toma dos argumentos de entrada, dicha funcién
puede especializarse para uno de sus argumentos. El nombre que recibe esta operacién
en analisis matematico es el de “restriccién” o “proyeccién”. Sin embargo, la evaluacién
parcial trata con programas en lugar de funciones [JGS93], como veremos en los
ejemplos siguientes.

Dados un programa p y sus datos de entrada: inl e in2, el evaluador parcial recibe
el programa p, junto con parte de sus datos de entrada, e.g. inl, los llamados datos
estdticos. El evaluador parcial produce como salida un nuevo programa pini, €l cual,
al ejecutarse junto con su segundo argumento in2 (inicialmente desconocido —dato
dindmico), produce el mismo resultado que p habria computado con ambos datos. En
otras palabras, un evaluador parcial es un especializador de programas. Este proceso
se ilustra en la Figura 1.3, donde el evaluador parcial recibe el nombre de mix.

A continuacién se muestra un ejemplo de un programa p que implementa una
funcién para computar x™, i.e., la potencia n de x:

p = fnx=if n == 1 then x
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else x * (f (n - 1) %)

A continuacién, vamos a especializar el programa p para n=3; la llamada inicial sera
por tanto (£ 3 x). El resultado es el siguiente programa:

p.3 = f_3 x=x%x*Xx

el cual es mas eficiente que el original. La transformacién consiste en precomputar
todas las expresiones en las que aparece el dato estatico (n) y desplegar todas las
llamadas recursivas a la funciéon £. Esta optimizacién arroja buenos resultados porque
el control del programa esta completamente determinado por n. Si, por otro lado, el
dato estatico hubiese sido x=3 y n hubiese sido dindmico, la especializacién no daria
mejoras significativas en el tiempo de ejecucién del nuevo programa.

En general, el proceso de especializaciéon se realiza por medio de la ejecucién de
aquellas computaciones que dependen sélo de los datos estéticos, generando cédigo
residual para las computaciones que dependen de los datos dindmicos. Asi, un eva-
luador parcial realiza una mezcla de acciones de ejecucion y generacion de codigo.
Ershov [EO87] le llamo al proceso “mized computation”, lo que di6 origen al término
mix (con el que habitualmente se denominan a los evaluadores parciales).

La evaluacion parcial estd compuesta por tres técnicas fundamentales: compu-
tacion simbolica, que consiste en realizar computaciones cuando se tiene s6lo el nom-
bre del dato y no el dato mismo, desplegado de llamadas a funcién y especializacién
de puntos de programa; esta Gltima es equivalente a la técnica de memorizacién de
puntos del programa. La memorizaciéon registra los puntos del programa que han si-
do evaluados parcialmente de manera que, al encontrar un término “similar” a otro
previamente procesado, entonces ya no se procede con la computacion.

1.4. Evaluacién parcial de programas légico funcio-
nales

La semantica operacional estandar de los lenguajes declarativos integrados est4 basada
en el mecanismo de narrowing [Sla74], el cual es también la base para conducir la
evaluacion parcial de programas logico funcionales en la aproximacion de [AV02].

La evaluacion parcial dirigida por nerrowing (NPE: Narrowing-driven Partial
Evaluation) es una técnica potente para la especializacion de sistemas de reescri-
tura [AV02], i.e., para el componente de primer orden de muchos lenguajes decla-
rativos (logico) funcionales como Haskell [PJ03], Curry [Han03] o Toy [LFSH99]. El
entorno de desarrollo del lenguaje Curry, PAKCS (Portland-Aachen-Kiel Curry Sys-
tem [HeAET04]), cuenta actualmente con un evaluador parcial desarrollado a partir
del esquema NPE. En [AHV02] se puede encontrar una evaluacion experimental del
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mismo.
A continuacion, presentamos una panoramica del estado del arte en la evaluacion
parcial dirigida por narrowing.

1.4.1. Antecedentes

La evaluacién parcial tradicional tiene como fin especializar programas con respecto
a datos conocidos; sin embargo, algunas técnicas van mas all4 de este objetivo y son
capaces de realizar optimizaciones de programas ain mas potentes, inclusive cuando
no existen datos conocidos (e.g., para eliminar estructuras de datos intermedias, de
manera similar a la deforestacion de Wadler [Wad90]). Tal es el caso de diversos méto-
dos de evaluacion parcial como la supercompilacion positiva (Srensen et al. [SGJ96])
para programas funcionales; la deduccion parcial (Lloyd y Shepherdson [LS91]) pa-
ra programas logicos y la evaluacion parcial dirigida por narrowing (Alpuente et al.
[AFV98|) para programas logico funcionales.

La evaluacion parcial ha sido estudiada profusamente tanto en el paradigma 16-
gico como en el funcional. En esencia, las aproximaciones en ambos paradigmas son
similares; sin embargo, los métodos generales difieren con frecuencia debido a los dis-
tintos modelos que subyacen y también a las diferentes perspectivas desde las que son
enfocados. Con la finalidad de evitar la duplicacién de esfuerzos, se han desarrollado
aproximaciones que generalizan distintas técnicas de evaluacién parcial. Por ejemplo,
Pettorossi y Proietti [PP96] presentan una metodologia general, la cual puede verse
como un patrén comun para razonar acerca de la especializacién de programas 16gi-
cos y funcionales; también establecen correspondencias precisas entre lag diferentes
técnicas. Jones [Jon94] presenta un marco abstracto para describir la especializacion
de programas. Tanto la evaluacion parcial de programas légicos (Lloyd [Llo94]) como
el mecanismo de driving de Srensen y Gliick [SG95] se presentan como instancias del
nuevo marco.

Maés recientemente, Alpuente et al. [AFV98] introdujeron un esquema general para
la especializacién de programas logico funcionales. El mecanismo de narrowing se uti-
liza tanto para ejecutar programas logico funcionales como para la evaluacién parcial.
La dimensién légica del mecanismo de naerrowing permite tratar con expresiones que
contienen informacién parcial (por medio de variables légicas y unificacion); por otro
lado, la dimension funcional permite considerar estrategias de evaluacion eficientes.

El método NPE estd formalizado dentro del marco tedrico establecido por Lloyd
y Shepherdson [LS91] para la evaluacién parcial de programas logicos. Sin embargo,
algunas nociones se han generalizado con la finalidad de tratar con caracteristicas
tales como llamadas a funcién anidadas, el uso de estrategias de evaluacion perezosa
o impaciente, etc. Los aspectos de control se abordan por medio del uso de técnicas
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estandar, como las desarrolladas por Martens y Gallagher [MG95], Srensen y Gliick
[SG95], etc. Ademas, Alpuente et al. [AFV98] hacen una distincion clara entre los
aspectos de control local y control global (de forma similar a [MG95]). Informalmente,
el control local tiene que ver con la construccién de arboles de narrowing parciales
para términos independientes, mientras que el control global se encarga del cierre
de los programas especializados. La condicién de cierre garantiza que las llamadas a
funcién que podrian ocurrir durante la ejecucién de un programa especializado estén
cubiertas por alguna regla del mismo [LS91]. Con esto, se asegura la correccion del
proceso de especializacién.

A grandes rasgos, el algoritmo de especializacion instrumentado por NPE comien-
za con la evaluacion parcial del conjunto de las llamadas a funcién que aparecen en
el objetivo inicial y, entonces, especializa de manera recursiva todos los términos ge-
nerados dindmicamente durante el proceso. El control local incorpora una estrategia
de desplegado, en tanto que el control global provee un operador de generalizacién
para asegurar la terminacion global del proceso. En suma, el marco define un método
de evaluacion parcial automaético, el cual es independiente de la estrategia de narro-
wing, finito (para instancias apropiadas) y que asegura la condicion de cierre para los
programas especializados (residuales). Siguiendo la terminologia de Gliick y Sorensen
[GS96], decimos que la estrategia de control global puede producir especializaciones
polivariantes y poligenéticas, i.e., NPE es capaz de generar diferentes versiones espe-
cializadas a partir de una definicién de funcién y, por otro lado, puede combinar en
una sola funcién especializada varias definiciones de funcién originalmente distintas.

En [Vid96, AFV98]| se plantea con mayor detalle las bases del marco. En concreto,
se presenta la formulaciéon de un método genérico de evaluacion parcial de programas
logico funcionales basado en el uso del propio mecanismo operacional de narrowing. El
método es paramétrico con respecto a la relacion de narrowing, la estrategia de des-
plegado y el operador de generalizacién. En el documento se demuestra la correccion,
completitud y el caracter finito de la técnica.

En [AFJV97, Jul00] se formula una instancia del algoritmo genérico de NPE
[AFV98] basada en el empleo de narrowing perezoso (Moreno-Navarro y Rodriguez-
Artalejo [MR92]). El proceso de evaluacién parcial lo formalizan en dos fases. En la
primera, se aplica una instancia concreta del método de 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 postproceso de renombramiento también es necesario para
lograr la llamada condicién de independencia del conjunto de términos evaluados par-
cialmente, una condicién indispensable para garantizar que el programa transformado
no produce respuestas adicionales y por lo tanto indeseadas. En [Jul00] se introducen
mejoras a los mecanismos de control mediante una regla de desplegado dindmica y se
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introducen técnicas de particion similares a las de [GIJMS96, LDAW96] de los térmi-
nos evaluados parcialmente para evitar una accién de generalizacién excesiva a nivel
global.

Alpuente et al. [AHLV99| introducen una instancia del método NPE para pro-
gramas inductivamente secuenciales basada en la estrategia de narrowing necesario
(Antoy et al. [AEH00]). El método traslada al esquema de evaluacién parcial la idea
de evaluar c6digo sélo cuando es necesario. Ademads, esta instancia preserva la es-
tructura 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 evaluacion parcial para
programas logico funcionales con residuacién. Antes, formularon operadores de control
para especializar programas que incluyeran simbolos de funcién primitivos [AAFT98a,
AAF198b].

En [AV02] aparece un compendio de las propiedades y conceptos del esquema
NPE: cierre, resultante, renombramiento, control local, control global, etc. asi como
el algoritmo utilizado en el proceso de la 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., correccién, independencia, cierre, etc.
En el Capitulo 3 presentamos un resumen de ello.

La evaluacién parcial de programas guarda una estrecha relacién con otras técnicas
de transformacion de programas. En particular, en [AFMV00] se estudia la relacion
entre la evaluacién parcial NPE y la técnica de transformacién basada en plega-
do/desplegado (folding/unfolding, ampliamente tratada en [Mor00] para programas
logico funcionales).

La transformacion por plegado/desplegado se introdujo por primera vez en [BD77]
para la optimizacién de programas funcionales. La aproximacién se basa, usualmente,
en la construccién de una secuencia de programas equivalentes (por medio de una
“estrategia”), cada programa se obtiene a partir de otros precedentes mediante el uso
de una regla de transformacién “elemental”. Las reglas esenciales son plegado y des-
plegado, i.e., la contraccion (reemplazamiento de cierto fragmento de cédigo por su
llamada a funcién) y la expansion (el reemplazo de una llamada a funcién por su
definicién aplicando la correspondiente sustitucion) de subexpresiones de un progra-
ma, empleando para ello las definiciones del propio programa o de alguno precedente.
En [AFMV99] introdujeron una metodologia de transformacién para programas 16-
gico funcionales perezosos, posteriormente, en [AFMV00] extendieron las reglas de
transformacion para programas logicos de [TS84]. Tal extensiéon permitié procesar
programas légico funcionales perezosos basados en narrowing necesario; también, de-
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mostraron que las transformaciones por plegado/desplegado son capaces de conseguir
los efectos de la evaluaciéon parcial y, finalmente; propusieron un algoritmo compo-
sicional automético (basado en plegado/desplegado) el cual efectia un pre-proceso
que se basa en evaluacion parcial para generar las eurekas (conjuntos de ecuaciones
que se anaden a un programa para obtener una transformacion eficiente del mismo)
lo que garantiza que se alcanzard la optimizacién buscada. Es interesante notar que
la terminacién global del algoritmo se asegura por medio de la condicién de cierre,
definida originalmente para el marco NPE.

El desarrollo de un esquema de evaluacién parcial para programas logico fun-
cionales 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 complejo. En [HP99] se intro-
duce una representacién abstracta para programas en la que los drboles definicionales
[Ant92] (usados para guiar la estrategia de narrowing necesario) son hechos explicitos
por medio de construcciones case. También, se formula una semantica operacional pa-
ra esos programas: el calculo LNT (del inglés Lazy Narrowing with definitional Trees).
En [AHVO00a, AHV0Ob] se introduce un marco de trabajo en el que los programas de
alto nivel son traducidos a la representacién abstracta de programas y se incluye una
extension residualizante del calculo LNT, i.e., el calculo RLNT (Residualizing LNT).
A partir del nuevo calculo es posible implementar un evaluador parcial realista para
programas en representacion abstracta. En [AHV03] se demuestra la equivalencia en-
tre el calculo LNT y RLNT. En [AHVO01] y [AHV02] se describe el esquema préctico
de evaluacion parcial dirigido por narrowing para programas abstractos (traducidos
a partir de programas Curry) y la forma en que se resuelven las caracteristicas exten-
didas del lenguaje: guardas, restricciones, funciones externas, orden superior, etc.

Con la idea de evaluar la mejora del proceso de evaluacién parcial en los pro-
gramas transformados en [AAV00, AAV01] se define un marco formal para medir la
efectividad del proceso de evaluacién parcial de programas légico funcionales. Se in-
troduce una serie de criterios: niimero de pasos de reduccién, niimero de aplicaciones
de funcién y el esfuerzo en el emparejamiento de patrones o en la unificaciéon. Mas
tarde, en [Vid02, Vid04] se agregan criterios relacionados con el orden superior y con
el indeterminismo; se modifican las seméanticas LNT y RLNT para incluir costes y se
desarrolla un nuevo evaluador parcial NPE. La nueva herramienta soporta los prin-
cipios bésicos de los programas logico funcionales: narrowing y residuaciéon e informa
de la mejora conseguida en los programas especializados. De esta manera, se pueden
relacionar el coste de ejecutar el programa residual con respecto al original.

Finalmente, los trabajos mas recientes precedentes a esta tesis relacionan la eva-
luacion parcial de programas logico funcionales con la técnica de slicing. La técnica
de slicing [Wei79, Wei81] de programas es un método para descomponer programas
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en trozos (slices) mediante el analisis de sus datos y del control de flujo. Un trozo de
un programa se compone de aquellas sentencias del programa que estan relacionadas
(potencialmente) con los valores computados en un punto del programa o para una
variable (lo cual recibe el nombre de: criterio de slicing). Sus aplicaciones estan relacio-
nadas con la depuraciéon, mantenimiento, prueba y reuso de codigo. En [Vid03, SVO07]
se introduce una técnica para obtener trozos de un programa a partir de un programa
especializado mediante el esquema NPE. Posteriormente [OSV04a, OSV04c, OSV05]
plantean una aproximacién ligera de especializacién en la que parten de una técnica
de slicing® que les permite extraer trozos de un programa, a los que se les aplica una
transformacién para hacerlos ejecutables, y asi, obtener un programa especializado.

De manera concurrente a los trabajos de evaluacién parcial dirigida por narro-
wing, Lafave y Gallagher [Laf98, 1.G97] presentaron un marco teoérico de evaluacion
parcial para programas logico funcionales (en particular, se trata de programas Es-
cher [L1095]). Tales programas son procesados por un modelo computacional basado
en reescritura. También formalizaron un algoritmo automatico de evaluacion parcial
a partir del marco, que utiliza restricciones para representar informaciéon asociada a
las expresiones de los programas. El evaluador parcial utiliza la informacién aportada
por las restricciones para tomar decisiones de especializaciéon de manera online.

El mecanismo de computacién de los lenguajes logico funcionales basados en rees-
critura permite la simplificacién de términos parcialmente instanciados, pero requiere
cierto “nivel de instanciacion” para poder evaluar un término. En el evaluador parcial
de [Laf98, LGI7] se extiende el mecanismo computacional del lenguaje objeto con un
paso de reinicio para procesar términos que no estan suficientemente instanciados.
Cuando hay un término que requiere instanciaciones la computaciéon se reinicia me-
diante el reemplazo del Gltimo término por otro con las instanciaciones minimas para
que pueda computarse.

El paso de reinicio contrasta con el método NPE, donde el propio mecanismo
de computaciéon de narrowing es capaz de hacer las instanciaciones necesarias para
proceder con las computaciones. [Laf98, LG97] distinguen también dos niveles de
control, el control local que verifica si un término a computar es valido de acuerdo a
un orden definido y, por otro lado, el nivel global asociado al paso de reinicio. En este
esquema, los términos que se computan parcialmente se colocan en una estructura en
forma de arbol denominada “4rbol-m” (m-tree en el original). Asi, el crecimiento del
arbol se observa tanto por el control local como por el global, el cual controla que se
realice s6lamente un numero finito de pasos de reinicio para cada rama.

De las dos aproximaciones de evaluacién parcial para programas 1égico funcionales,

5Las técnicas de slicing estdn montadas sobre métodos para traceado (tracing) de programas
[OSV04Db], las cuales se basan en una estructura de datos que registra los pasos de ejecucion de un
programa y sus datos: redezx trails [SR97].
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ha sido NPE la que se ha desarrollado en mayor medida hasta la fecha.

1.4.2. Evaluacién parcial dirigida por narrowing

A continuacion, ilustramos a grandes rasgos la extraccién de un programa especia-
lizado a partir de un conjunto de computaciones de narrowing. La entrada para el
evaluador parcial es un sistema de reescritura (un tipico programa funcional de primer
orden) y una llamada a funcién inicial, la cual suele contener algunos datos conocidos
(datos estaticos).

Ejemplo 1.1 Consideremos el siguiente programa:

incx = add (SZ)x
addZy = y
add (Sx)y = S (addxy)

donde se define la operacion incremento inc la cual invoca a la funcidn add, que
implementa la suma sobre nimeros naturales formados a partir de los constructores
Z (cero) y S (sucesor). Podemos evaluar parcialmente la llamada a inc x con respecto
al programa para obtener una definicion directa de la funcion inc (i.e., especializando
la funcion add que cuenta con un argumento estdtico S Z).

El evaluador parcial debe construir alguna forma de “arbol de ejecuciéon simbélica”.
Decimos “simbélica” porque los términos pueden contener variables y decimos “arbol”
porque la instanciacién indeterminista de las variables libres puede producir mas de
una computaciéon alternativa.

La construccién de tales arboles de ejecucién simbélica es explicita en algunas
técnicas de evaluacion parcial (e.g., en la evaluacion parcial dirigida por narrowing
[AV02]). En otras técnicas, la construccion de un arbol de ejecucion simbélica es solo
implicita; por ejemplo, muchos evaluadores parciales para programas funcionales (ver,
e.g., [JGS93]) incluyen un algoritmo que aplica iterativamente los siguientes pasos:
(1) selecciona una llamada a funcién, (2) realiza una serie de ejecuciones simbolicas, y
(3) a partir de las expresiones evaluadas parcialmente extrae el conjunto de llamadas
a funciéon pendientes (los sucesores de la llamada a funcion inicial) para procesarse
en la siguiente iteracién del algoritmo. Obsérvese que si se agrega una flecha saliendo
de cada término a su conjunto de sucesores obtendriamos algo muy similar al citado
arbol de ejecucién simbolica.

Para realizar computaciones simbolicas, la eleccién del mecanismo de narrowing
surge de manera muy natural, ya que combina reducciones funcionales con la instan-
ciacion de variables libres. En la Figura 1.4 se muestra el arbol de ejecucién simbélica
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inc x
add (S Z) x

S (add Z x)

l

S x

Figura 1.4: Arbol de ejecucion simbélica del Ejemplo 1.1.

para la llamada inicial inc x del Ejemplo 1.1 (en cada paso, aparece subrayada la
funcion que se selecciona para su evaluacion).

Como podemos observar en la Figura 1.4, no fue necesaria la instanciacion de
variables libres, por lo que obtenemos una evaluacién totalmente determinista. A
partir de las computaciones del arbol se puede obtener el programa especializado
(residual). Para ello, por cada paso de narrowing® que computa un término t a partir
de un término s en el arbol mencionado, se extrae una regla residual: o(s) = t, donde
o es la sustitucion computada en el paso de narrowing. En el Ejemplo 1.1 obtenemos
las siguientes reglas residuales:

incx = add (SZ)x
add (SZ)x = S (add Z x)
addZx = x

Sin embargo, las reglas residuales no son necesariamente reglas de programa validas,
por lo que se requiere un post-proceso de renombramiento y de simplificacién de reglas
[AFJV97, AFV98]. El resultado del renombramiento es en este caso:

inc x = addlx
addix = S (addO x)
add0Ox = x

Finalmente, una simplificacion sencilla de las llamadas a funcién genera el programa
residual mostrado a continuacion:

incx = Sx

6Un paso de narrowing se representa en simbolos por s ~, t, los cuales describen la computacién
de un término ¢ a partir de un término s aplicando una sustitucién o al término s para hacer posible
el paso de reduccion. Para una explicacién formal ver la Seccion 2.4.1.
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inc’ x

i

add x (8 Z)

L{X/Z} Qy}

37 S (addy (82)

Figura 1.5: Arbol de ejecucion simbélica del Ejemplo 1.2.

1.4.3. El problema de la terminacién

En el Ejemplo 1.1 observamos que se produce un conjunto finito de computaciones
que conduce a un resultado; naturalmente, no siempre es asi. Sin embargo, en los
casos en que aparece alguna computacién para evaluarse, de manera iterativa, que
es igual (médulo renombramiento de variables) a otra anterior, se puede evitar la
evaluaciéon repetida del término. Para ello, los evaluadores parciales incluyen usual-
mente una técnica denominada memoization que memoriza los términos computados.
A continuacién mostramos un ejemplo.

Ejemplo 1.2 Consideremos una nueva definicion para la funcion incremento del
Ejemplo 1.1:
inc’ x = add x (8 2Z)

donde el primer argumento de la llamadae a la funcion add es una variable libre.

Aunque el drbol de ejecucion simbolica para inc’ x (Figura 1.5) es infinito, un
evaluador parcial terminaria ya que la llamada a funcion add y (S Z) es igual a
add x (S Z) mddulo renombramiento de variables.

FEl programa residual asociado a la ejecucién parcial que aparece en la Figura 1.5, es
el siguiente:

inc’x = addx (S Z)
addZ (SZ) = SZ
add (Sy)(SZ) = S (addy (S2))

En este caso, tenemos una regla residual asociada al primer paso de la derivacién y
dos reglas que se corresponden, cada una, con un paso indeterminista.
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double x

i

prod x (S (8 Z))

A{XH/} @\y}

Z add (prod y (S (8 2))) (S (8 2))

=

add Z (S (S 2))

/ {y»—>S Z}

add (add (prod z (S (S Z))) (S(82))) (S(82))

Figura 1.6: Arbol de ejecucién simbélica del Ejemplo 1.3.

La terminacién del arbol de ejecuciéon simbdlica se puede garantizar cuando las
computaciones simbolicas son cuasi-terminantes [Der87], i.e., cuando se obtiene un
conjunto finito de llamadas a funcién diferentes médulo renombramiento de varia-
bles. De hecho, las computaciones del &drbol de la Figura 1.5 son cuasi-terminantes.
Sin embargo, en general el mecanismo de ejecucién simbélica puede dar lugar a compu-
taciones tanto no terminantes como no cuasi-terminantes.

Ejemplo 1.3 Consideremos el siguiente programa:

double x = prod x (S (S Z))
prodZy = Z
prod (Sx)y = add (prodxy)y

donde double invoca el doble producto del argumento expresado en nimeros naturales.
Dada la llamada a funcion inicial double x, el drbol de ejecucion simbdlica que se
computa es infinito (Figura 1.6).

Una alternativa para asegurar el cardcter finito del arbol de ejecucion simbolica es
la generalizacion de los términos que producen ramas infinitas. A grandes rasgos,
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double x

)

prod x (S (S 2))

A{w/} @y}

add| (prod y (S (5 2))) | (8 (5 2))

/\

add w (S (S 2)) prod y (S (S 2))
o M
S ( (add z (S (S 2)))

Figura 1.7: Arbol de ejecucién simbélica del Ejemplo 1.3 aplicando generalizacion.

la generalizacion sustituye aquellos subtérminos que producirian ramas infinitas por
variables nuevas, de manera que, al reiniciarse la computacion con el término generali-
zado, ya no hay peligro de que aparezcan computos infinitos. La seleccién de términos
a generalizar se puede decidir en una etapa de pre-proceso (evaluacion parcial offline)
o durante la propia evaluacién parcial (evaluacion parcial online).

En el arbol de la Figura 1.6, la terminacion se puede garantizar mediante la gene-
ralizacion de la segunda llamada a la funcién prod como se muestra en la Figura 1.7
(el subtérmino generalizado aparece en un recuadro).

En las computaciones de la Figura 1.7, el arbol de ejecuciéon simboélica se mantiene
finito debido a que todas las hojas son valores (i.e., no contienen llamadas a funcién),

e.g.,“2” y“sS (S Z)”, o contienen una llamada a funcién que es igual (mo6dulo renom-
bramiento de variables) a una llamada previa en el arbol, el caso de “prod y (S (S
7))’ y“add z (S (S Z))”, los cuales son variantes de “prod x (8 (S Z))” y “add
w (S (S Z))”, respectivamente.

Del arbol de ejecucion simbolica de la Figura 1.7 se puede extraer el siguiente
programa residual:

double x = prodx (S (S Z))
prodZ (S(SZ)) = Z
prod (Sy) (S(52) = add (prody (S (S2) (S (5 2)
add Z (S (52)) = S(S2)
add (S z) (S (S 2)) S (add z (S (8 2)))



1.5. OBJETIVOS DE LA TESIS 25

Hasta aqui, se ha ilustrado como opera el mecanismo de computacién simbélica,
narrowing, para construir el arbol de computaciones y cémo éste se puede usar para
extraer el programa especializado. Estas nociones se aprovechan en la tesis para la
formulacién de un nuevo método de evaluacion parcial.

1.5. Objetivos de la tesis

A continuacién presentamos el planteamiento metodologico de la memoria y la es-
tructura del mismo.

1.5.1. Planteamiento

Los evaluadores parciales se clasifican en dos grandes categorias: online y offline, de
acuerdo al momento temporal en que se consideran los aspectos de terminacién. Los
evaluadores parciales online son usualmente mas precisos ya que tienen mas informa-
cién disponible. En particular, el esquema original NPE, el cual sigue la aproximacion
online, considera una variante del teorema de Kruskal (Kruskal’s Tree Theorem) lla-
mada “subsumcion homeomdrfica™ [Leu02|, para asegurar la terminacién del proceso:
si un término subsume algtn término previo en la misma computacion de narrowing,
se aplica alguna forma de generalizacién —usualmente el operador de generalizacion
més especifica— y la evaluacién parcial se reinicia con los términos generalizados
[AFV98]. Sin embargo, esta precision adicional tiene también un coste asociado: las
pruebas para el test de subsumcién, junto con las generalizaciones asociadas, hacen
que el esquema NPE online sea muy costoso (en términos de tiempo y espacio), por
lo que no se adapta adecuadamente a problemas realistas como la especializacion de
intérpretes [Jon04].

Los evaluadores parciales offline proceden usualmente en dos etapas; la primera
etapa procesa un programa e incluye anotaciones para guiar las computaciones par-
ciales (e.g., para identificar aquellas llamadas a funcién que pueden desplegarse sin
riesgo de no terminacion); entonces, una segunda etapa, la de evaluacion parcial pro-
piamente dicha, s6lo debe obedecer las anotaciones y por tanto el especializador es
mucho mas répido que en la aproximacion online.

1.5.2. Objetivo general

El objetivo general de esta tesis consiste en desarrollar los fundamentos de una apro-
ximacién offline a la evaluacién parcial dirigida por narrowing. Ello nos permitira
afrontar la evaluacién parcial de las aplicaciones escritas en un DSEL como Rose.

"Del inglés homeomorphic embedding. Esta relacién se introduce en la Seccion 3.6.1.
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1.5.3. Contribuciones

Las principales contribuciones de esta tesis son las siguientes:

Condiciones para la cuasi-terminacion de las computaciones por narrowing
necesario. FEn este sentido, hemos presentado una caracterizaciéon de programas
cuasi-terminantes llamados ‘“no crecientes” en la que las computaciones por narrowing
necesario presentan una secuencia finita de llamadas a funcion diferentes (modulo
renombramiento de variables). La propiedad de cuasi-terminacidn en las computacio-
nes de los programas es muy util para el analisis y transformacion de los mismos. Los
resultados en esta linea han sido publicados en: [RSV05b, RSV05¢, RSV05d, RSV07].

Aproximacion offline a la NPE. Uno de los aspectos cruciales de la evaluacion
parcial es asegurar que el proceso de especializacién termine. En este sentido, la cuasi-
terminacién es importante toda vez que su presencia es frecuentemente una condicién
suficiente para la terminacion del proceso [Hol91]. En [RSVO05b] formulamos un es-
quema de evaluacién parcial dirigido por narrowing mas eficiente y que asegura la
terminacién siguiendo el estilo offline. Con ese fin, partimos de la caracterizacién de
programas cuasi-terminantes. Sin embargo, la clase de programas es muy restrictiva,
por lo que planteamos un algoritmo que acepta programas inductivamente secuencia-
les —una clase mucho més amplia sobre la que esté definido el narrowing necesario—
y devuelve un programa anotado. A continuacion, planteamos la necesidad de una re-
lacién de narrowing extendida: narrowing generalizante, que trate de forma apropiada
los términos anotados; finalmente, incorporamos la extension de narrowing generali-
zante al esquema NPE. Los aspectos relacionados con esta linea han sido publicados
en: [RSV05b, RSV05c|.

Adaptacion del principio de terminaciéon por grafos size-change. Recien-
temente, se ha formulado un nuevo principio para el andlisis de terminacién de
los programas basado en el cambio de tamafio de los argumentos de las funciones
[LJBAOL, GJO5]. Con la finalidad de mejorar la precision de la fase de anotacién pro-
pia del esquema offline de evaluacién parcial, hemos adaptado los grafos de cambio
de tamarfio (grafos size-change), introducidos originalmente para los lenguajes funcio-
nales, a los lenguajes logico funcionales. En particular los grafos nos son ttiles para
determinar una forma particular de cuasi-terminacion, que finalmente utilizamos para
realizar anotaciones al estilo de nuestra propuesta original [RSV05b]. Estos resultados
han sido publicados en [ARSV06].
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Desarrollo de herramientas. Hemos desarrollado un prototipo para la evaluacion
parcial offfine dirigida por narrowing. La validacion experimental del prototipo arroja
resultados que muestran una mejora significativa en el tiempo de especializacion offiline
con respecto al online. De forma muy resumida, el tiempo medio de especializacion
offline es el 20 % del tiempo medio registrado con la herramienta online. Sin embargo,
los programas especializados son un 5% maés lentos con respecto a los programas
especializados siguiendo el estilo online. Los detalles de la implementacién de esta
herramienta se encuentran en [RSV05a].

Lenguajes de domino especifico empotrado. Los DSELs generan cédigo inefi-
ciente debido a la sobrecarga de interpretacion, por lo que [Hud98, SCK04, Chr03,
HMO04] entre otros, plantean el uso de las técnicas de evaluacion parcial como un me-
dio para remediar este inconveniente. En este punto, seleccionamos el dominio de los
routers, en particular el modelo de routers software Click [KMC'00]. A continuacion
desarrollamos un lenguaje de especificacién para routers denominado Rose, empotra-
do en el lenguaje Curry. Los DSELs aportan una via de prueba interesante en dos
aspectos: primero, permiten ejercitar los conceptos de la programacioén logico funcional
en la generacién de lenguajes de dominio especifico; segundo, proporcionan ejemplos
para la especializaciéon de programas mediante las técnicas NPE offiine desarrolladas.
Presentamos estos avances en [RSV03b, RSV03a, RSV04a, RSV04b, RAS06].

1.6. Organizacion de la memoria

Esta tesis ha sido estructurada en nueve capitulos. En el Capitulo 2 presentamos un
resumen de los fundamentos técnicos que sirven de base para formalizar los conceptos
empleados en el resto del documento. A continuacion en el Capitulo 3, presentamos
un resumen de los resultados méas importantes en el marco de la evaluaciéon parcial
dirigida por narrowing previos al presente trabajo.

En el Capitulo 4, formulamos una caracterizacion de los programas gracias a la cual
se obtienen computaciones cuasi-terminantes con respecto al mecanismo de compu-
tacion de narrowing necesario. Dado que la caracterizacién sintactica da lugar a una
clase de programas muy limitada, se introduce un pre-proceso que anota aquellos
términos que no cumplen la caracterizacién. Esta etapa es incorporada de manera
offline en el contexto de la evaluacién parcial dirigida por narrowing. En el Capitu-
lo 5, exponemos las ventajas para la meta-programacion del lenguaje 1légico funcional
Curry y ejemplificamos cémo se anotan y procesan los programas durante la especia-
lizacion. A continuacion, damos una descripcion de la herramienta de especializacion
e introducimos los aspectos de implementacién inherentes a la nueva herramienta de
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evaluacion parcial offline.

Enseguida discutimos (en el Capitulo 6) la adaptacion del método para el anélisis
de terminacién por grafos size-change que aproximan el cambio de tamafnio de los
argumentos de las funciones, al esquema offline presentado en el Capitulo 4.

En el Capitulo 7, nos centramos en la exposicion del lenguaje Rose (para la especi-
ficacion de routers), el cual es un lenguaje de dominio especifico empotrado en el len-
guaje Curry. Introducimos la libreria de elementos, algunos ejemplos representativos
y una evaluacién experimental. Después, en el Capitulo 8, describimos experimentos
para ilustrar la aplicacién de la evaluacién parcial offfine dirigida por narrowing.

Finalmente, en el Capitulo 9 mostramos un resumen de las aportaciones de esta
investigacion y planteamos una serie de lineas de trabajo futuro relacionadas, sobre
todo, con la aproximacion offfine a la evaluaciéon parcial.



Capitulo 2

Preliminares

En el presente capitulo introducimos los conceptos fundamentales de la programacién
logico funcional que se requieren en el resto de la tesis. Tras plantear los conceptos
basicos de signaturas, términos (Seccion 2.1) y sustituciones (Seccion 2.2), presenta-
mos una serie de nociones y definiciones relacionas con los sistemas de reescritura de
términos (Seccion 2.3). Posteriormente nos centramos en la introduccion del paradig-
ma de programacion logico funcional (Seccion 2.4) y su seméantica operacional. Para
un mayor detalle acerca de los conceptos introducidos en este capitulo, se puede con-
sultar: Baader y Nipkow [BN9§|, Dershowitz y J.P. Jouannaud [DJ90], Klop [Klo92],
Antoy [Ant92], Antoy et al. [AEHO00] y Hanus [Han94].

2.1. Signaturas y términos

En este documento consideramos una signatura heterogénea 3, dividida en un conjun-
to de constructores C y un conjunto de operaciones o funciones definidas D; algunas
veces, utilizamos F para referirnos al conjunto formado por constructores y funciones:
F = CUD. Escribimos ¢/n € Cy f/n € D para referirnos a un simbolo constructor
0 a un simbolo de funcién, respectivamente, donde n expresa la aridad del simbolo
en cuestion. V es el conjunto de variables (e.g., z,y,... ) tal que F NV = &. Asumi-
mos 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 T (C, V), respectivamente. Con Var(t)
denotamos al conjunto de variables que aparecen en un término ¢. Se denomina varia-
ble fresca a una variable nueva que no ha sido empleada con anterioridad. Un término

29
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t es bdsico si Var(t) = @. Un término ¢ es una variante de t' si ambos son iguales
modulo renombramiento de variables. Un término es lineal si no contiene ocurrencias
repetidas de ninguna variable. Una lista finita de objetos o1, ..., 0, se representa con
On.

Un patrén es un término que tiene la forma f(d,) donde f/n € Dy dy,...,d, €
T(C,V). root(t) denota el simbolo en la raiz del término ¢ visto como un arbol. Se
dice que un término esta encabezado por un simbolo de funcidn si root(t) € D.

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

si t es una constante o una variable

depth(t) = {1

1+ max({depth(t,)}) sitesdelaforma f(t,),n >0

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

{e} siteV
Pos(t) = {e} U{ip|1<i<n A pe€Pos(t;)} sit=f(tr,...,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 < ¢ si existe w tal que p.w = ¢q. Denotamos
con € la secuencia vacia. Si p y ¢ son posiciones, escribimos p < ¢ si p estd encima
o es un prefijo de ¢, mientras que escribimos p 1 ¢ si p y ¢ son posiciones disjuntas
(i-e., no verifican p < ¢ ni ¢ < p). t|, denota el subtérmino de ¢ en la posicién p como
sigue:

1], t sip=ce
P ltly sip=iqyt=fts,....tx),conl<i<kyfeF

t[s], denota el término ¢ donde el subtérmino en la posiciéon p ha sido reemplazado
por el término s.

2.2. Sustituciones

Una sustitucion o se denota por {z1 — t1,...,2, — t,} donde o(x;) = t; para

i =1,...,n (con x; # x; si i # j), y o(z) = x para cualquier otra variable x.
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El conjunto (finito) Dom(c) = {z € V | o(z) # z} recibe el nombre de dominio
de o. Denotamos por Ran(c) las variables que ocurren en el rango de o, i.e., si
o={x1 —t1,...,2, — t,}, entonces Ran(o) = Var(t1) U...UVar(t,).

Aunque es comun utilizar letras griegas para hacer referencia a sustituciones, al
denotar la sustitucién vacia o identidad utilizaremos el simbolo id. Una sustitucion
o es constructora (bdsica) si para toda variable x € Dom(c), o(x) es un término
constructor (béasico). La composicidn de dos sustituciones o y 7 se define por (o o
7)(x) = o(7(z)) para toda = € V. Las sustituciones se extienden a morfismos sobre
términos por o(f(%,)) = f(o(t,)) para cada término f(%,).

Consideramos el preorden < (de subsumcion) entre dos sustituciones como sigue:
0 < o siy solo si existe una sustitucion v tal que o = (). De esta manera, decimos
que 0 es mds general que o. El preorden de subsumcién induce un preorden parcial
sobre términos dado por ¢ < t’ si y sélo si existe una sustitucion « tal que t' = (¢).
En este caso, decimos que t’ es una instancia de t.

Dada una sustitucién 6 y un conjunto de variables V' C V), denotamos con 0}y la
sustitucion obtenida a partir de 6 restringiendo su dominio a V. Escribimos 6 = o [V]
sifyy = oy 0 <o [V] denota la existencia de una sustitucion v tal que yo8 = o [V].
Se denomina unificador de dos términos s y ¢ a una sustitucion o tal que o(s) = o(t).
Un uanificador o es el unificador mds general: mgu (del inglés most general unifier),
si 0 < o’ [V] para cualquier otro unificador ¢’. Un mgu es unico salvo (composicion
con sustituciones de) renombramiento.

2.3. Sistemas de reescritura de términos

Un Sistema de Reescritura de Términos: SRT (del término original en inglés Term
Rewriting System) es un conjunto de reglas de reescritura (o ecuaciones orientadas)
de la forma | — 7 tal que [ ¢ V y Var(r) C Var(l). Al término [ se le llama la parte
izquierda de la regla y a r la parte derecha. Un SRT R esta basado en constructores
si para toda regla l — r € R, | es un patron, i.e, tiene la forma f(s1,...,s,) donde
s; € T(C,V) son términos constructores para todo i = 1,...,n. La definicion de f
en R es el conjunto de reglas en R cuyo simbolo en cabeza de la parte izquierda es
f- Un SRT R es lineal por la izquierda (vespectivamente lineal por la derecha) si |
(respectivamente ) es lineal para todas las reglas | — r € R.

Un paso de reescritura es la aplicacién de una regla de reescritura a un término,
i.e., t —p r s si existe una posicién p € Pos(t), una regla de reescritura R =1 — r
y una sustituciéon o tal que t|, = o(l) y s = t[o(r)], (a menudo omitiremos p y R
en un paso de computacion cuando esté claro por el contexto). A la parte izquierda
instanciada o (1) de una regla de reduccion se le denomina redex (del inglés reducible
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expression, i.e., expresion reducible). Un redex ¢|, de un término ¢ es un redex mds
externo si no existe otro redex t|, de t con ¢ < p. El paso de reescritura aplicado sobre
un redex mas externo se denomina paso de reescritura mds externo. La reescritura
mas externa es la base operacional de los lenguajes funcionales perezosos. A la accion
de emparejar un subtérmino t|, para que ajuste con la parte izquierda instanciada
o(l) de alguna regla tal que t|, = o(l) se le llama emparejamiento de patrones (del
inglés pattern matching).

Un término ¢ es irreducible o esté en forma normal si no existe ningtn término s
tal que t — s. Denotamos con t | la forma normal de t. Un término ¢ estd en forma
normal de cabeza si no se puede reducir a un redex.

A partir de la relacién binaria —, —T denota el cierre transitivo de — y —* denota
el cierre reflexivo y transitivo de la relacion indicada. Un SRT R se dice noetheriano
(o terminante) si no hay una secuencia infinita de la forma ¢y —r t1 =g .. R
es confluente si para todo término t tal que t —% s; y t —% S2, entonces existe
un término s tal que s1 —% sy s2 —5% s (en simbolos s1 | s2). Un SRT que es
noetheriano y confluente se llama candnico o completo.

Decimos que dos reglas | — 7y I’ — 1’ se solapan si existe una posicién no variable
p € FPos(l) y un unificador méas general o tal que o(l|,) = o(I’). Al par formado por
(e(D][o(r)]p,o(r)) se le lama par critico (si p = € se le denomina overlay). El par
critico (t,s) es trivial si t = s (mo6dulo renombramiento de variables). Un SRT que
es lineal por la izquierda sin pares criticos se denomina ortogonal. Si todos los pares
criticos de un SRT son overlays triviales, éste se denomina cuasi ortogonal, y, si sélo
tiene pares criticos triviales se le llama débilmente ortogonal.

2.4. Programacioéon légico funcional

El gran interés generado en la década de los 90 en la integracion de los paradigmas
declarativos mas populares, i.e., la programacién funcional y la programacién logica,
dio como fruto varias propuestas de lenguajes ldgico funcionales integrados que com-
binaron las ventajas de ambos paradigmas (una revision general aparece en [Han94]).
Los lenguajes logico funcionales extienden ambos campos: los lenguajes funcionales
son extendidos con caracteristicas tales como inversiéon de funciones, estructuras de
datos parciales y variables logicas [Red85], mientras que los lenguajes logicos se enri-
quecen con la posibilidad de anidar funciones y un principio operacional mas eficiente
[Han90] (por lo que dependen en menor medida de caracteristicas impuras como el
“corte” de Prolog).

Narrowing es un modelo computacional que tiene particular importancia en el con-
texto de los lenguajes légico funcionales, lo que se debe a que la mayoria de propuestas
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append x [a, b]

{x[ 1} &)}

[a, D] x' : append xs [a, b]
Figura 2.1: Arbol de ejecucién simbélica para append x [a,b].

para la integracién de la programacién funcional y légica estan basadas precisamente
en narrowing (ver e.g., [BE86, Fri85, GM86, Han90, MR92, Red85]).

Antes de continuar es preciso hacer una aclaracion en cuanto a la notacién de los
ejemplos. Aun cuando consideramos un lenguaje de primer orden (propiamente SRTS),
en los ejemplos utilizamos notacién currificada, como en los lenguajes funcionales.
Ademés, utilizamos maytusculas para las iniciales de los constructores, las variables
son mindsculas al igual que las iniciales de los nombres de las funciones definidas
(inspirados por la sintaxis de Curry). De igual modo, para escribir reglas usamos
l=renvezdel—r.

Ejemplo 2.1 Consideremos la siguiente definicion de la funcidn append para conca-

tenar dos listas
append [| y = y
append (x:xs)y = x : append xs y

donde : es el constructor de listas y [ ] denota la lista vacia:

La funcién append introducida en el Ejemplo 2.1 nos permite concatenar dos listas,
e.g., append [a] [b,c,d] (donde a,...,d representan datos) produce [a, b, c,d]. En un
lenguaje funcional puro, todos los parametros de append deben ser bésicos. Por otro
lado, narrowing puede llevar a cabo computaciones atn cuando todos o parte de los ar-
gumentos son desconocidos. Por ejemplo, en la Figura 2.1, al computar append x [a, b]
se obtiene:

= el término [a,b] con una sustitucion asociada {x +— [ ]}
= y el término, x’ : append xs [a, b] con una sustitucion asociada {x — (x': xs)}

En la Seccién 2.4.1 introducimos formalmente la definicién de narrowing asi como la
relacién que guarda el término computado y la sustitucion asociada.

A partir de este punto usamos el término programa légico funcional para refe-
rirnos a un SRT finito basado en constructores lineal por la izquierda. Una subcla-
se de los SRTs basados en constructores son los sistemas de reescritura inductiva-
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mente secuenciales. Esta subclase se ha definido, estudiado y empleado en la imple-
mentaciéon de lenguajes de programacién tanto funcionales como logico funcionales
[Ant92, AEHO00, Han97, HLM98, LLR93|. La razén de su uso se debe a que aporta
optimalidad a las computaciones en ambos paradigmas. Los sistemas de reescritura
inductivamente secuenciales son programas funcionales tipicos, que pueden verse co-
mo SRTs basados en constructores donde la parte izquierda de las reglas presenta
patrones discriminantes, i.e., patrones que permiten diferenciar cada regla del resto
de ellas.

2.4.1. Narrowing y estrategia de narrowing

Narrowing, introducido originalmente en el campo de la demostracién automéatica de
teoremas [Sla74] es una relaciéon sobre términos inducida por un sistema de reescritura
de términos. El prodecimiento de narrowing puede verse como una extensiéon de la
reescritura de términos y se puede implementar eficientemente sustituyendo el empa-
rejamiento de patrones por unificacion en el procedimiento de reduccién. Aunque un
programa logico funcional es propiamente un SRT, los términos para evaluarse (con
respecto al SRT) pueden presentar variables libres. Por ello, la semantica operacional
de los lenguajes logico funcionales esta basada en narrowing.

A grandes rasgos, para evaluar un término que contiene variables narrowing ins-
tancia de manera indeterminista las variables del término de forma que sea posible
realizar un paso de reescritura. La técnica computa el unificador més general entre un
subtérmino y la parte izquierda de alguna regla y reemplaza éste por la parte derecha
instanciada de la regla [Han94]. A menudo se impone que el unificador computado
sea el mas general, aunque dicha condicién puede relajarse en ocasiones exigiendo
que sea Unicamente un unificador arbitrario. De hecho [Pad88] distingue entre na-
rrowing y narrowing més general en funcién de que sea un unificador arbitrario o
el unificador méas general respectivamente. En la estrategia de evaluaciéon denomina-
da narrowing necesario (Seccién 2.4.2) con el fin de llevar a cabo sélo los pasos de
reduccion “necesarios” no se exige computar el unificador mas general [AEH00].

Formalmente, t ~»), g » t’ es un paso de narrowing si p es una posicién no variable
de ty o(t) —p rt, donde o es (usualmente) el mgu de t|, y la parte izquierda [ de
la regla R. La sustitucién o restringe su dominio a Var(t), lo cual es correcto ya que
la aplicacion de la sustitucion o(¢) hace posible el paso de reescritura implicito en un
paso de narrowing.

Una secuencia de pasos de narrowing to ~4, ...~ t, se denota por medio de
to~% t, conoc=o0,0...0071 (0 =idsin=0). En la programacién 16gico funcional
estamos interesados en computar valores (términos constructores) asi como respuestas
(sustituciones); por ello, decimos que una derivacién de narrowing t ~% ¢ computa
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el resultado ¢ con respuesta o si ¢ es un término constructor!.

Las derivaciones de narrowing se pueden representar, siguiendo el estilo de [LS91],
mediante un arbol (posiblemente infinito) con un nimero finito de ramas.

Formalmente, dado un SRT R y un término ¢ con simbolo de funcién en cabeza,
un drbol de narrowing para t en R es un arbol que satisface las condiciones siguientes:
(a) cada nodo del arbol es un término, (b) el nodo raiz es ¢, y (c) si s es un nodo del
arbol entonces, para cada paso de narrowing s~ r» §', €l nodo tiene un hijo s’ y el
arco correspondiente en el arbol se etiqueta con (p, R, o).

Adoptamos la convencion de que cualquier derivacién es potencialmente incom-
pleta (de esa manera una rama puede ser de fallo, incompleta, de éxito o infinita).
Una hoja de fallo contiene una expresion que no es un término constructor y que no
es susceptible de reduccién por narrowing.

Una ecuacidn es un par t ~ t' de términos del mismo tipo. Narrowing puede
computar valores para las variables contenidas en una ecuacién y de esa manera
hacer que sea verdadera, i.e., es capaz de resolver ecuaciones. En muchos lenguajes
funcionales y l6gico funcionales el objetivo de sus seménticas es la reduccién de los
términos a términos constructores basicos (en lugar de expresiones arbitrarias). Asi,
es normal considerar que los valores a los cuales se reducen los términos es a términos
constructores basicos y que una ecuacién se cumple si ambos lados lados de la ecuacion
tienen el mismo valor. [AEHO0] define la validez de una ecuacién como la igualdad
estricta sobre términos en el mismo sentido de los lenguajes légico funcionales K-
LEAF [GLMP91] y BABEL [MR92] donde una ecuacion se satisface, propiamente, si
ambos lados son equivalentes a un mismo término constructor basico. Formalmente:

Definicién 1 (ecuacién, solucion [AEHO00]) Una ecuacidn es un par de términos
t = t' del mismo tipo. Una sustitucion o es una solucion para una ecuacion t = t' sii
a(t) y o(t') son reducibles al mismo término constructor bdsico.

Las ecuaciones se pueden interpretar como términos si se define el simbolo = como
un simbolo de operacién binario. Por lo tanto, nociones para términos tales como
sustituciones, reescritura, narrowing, etc., se podrin usar también para ecuaciones.
La seméntica de la funcién = se define mediante las siguientes reglas:

cxc — true
C(xlw--;mn)zc(ylw-wyn) - (xlzyl)/\---/\(mnzyn)
true nx — T

donde A denota un simbolo infijo asociativo por la derecha y ¢ un constructor de
aridad O en la primer regla y de aridad » > 0 en la segunda. Las reglas no cam-

1A veces se relaja a forma normal de cabeza, i.e., una variable o un término encabezado por un
simbolo constructor.
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bian la ortogonalidad de un sistema de reescritura (lo mismo ocurre con los sistemas
inductivamente secuenciales). A partir de las reglas recién definidas, la solucion de
una ecuacion se computa mediante su reduccion a true (utilizando narrowing). En
K-LEAF [GLMP91] y BABEL [MR92] se sigue esta misma aproximacion.

La definiciéon de una estrategia adecuada para la reduccién de los términos es
uno de los aspectos més importantes en el disefio de lenguajes l6gico funcionales. A
continuacién definimos formalmente el concepto de estrategia de narrowing.

Definicién 2 (estrategia de narrowing [AEH00]) Una estrategia de narrowing es
una funcion que toma un término y computa un conjunto de triples. Si S es una estra-
tegia de narrowing, t es un término y (p,l — r,0) € S(t), entonces p es una posicion
det, | — r es una regla de reescritura y o es una sustitucion tal que:

t~pioro o(tr]p)
es un paso de narrowing.

Una estrategia de narrowing es correcta si cada sustitucion computada mediante na-
rrowing es un unificador y completa si todas las soluciones o las més representativas
del conjunto de todas las posibles soluciones son computadas, i.e., para cada unifica-
dor del programa hay una sustitucién computada que es cuando menos tan general
como el unificador. En general, el procedimiento de narrowing es indeterminista de-
bido a la existencia de dos grados de libertad: la eleccién del subtérmino a reducir y
la eleccién de la regla. Esto conduce a un espacio de busqueda muy amplio. Por ello,
se han llevado a cabo notables esfuerzos con el interés de conseguir una estrategia de
narrowing que reduzca el espacio de busqueda de las computaciones, e.g., narrowing
basico: Hullot [Hul80]; innermost: Fribourg [Fri85]; outermost: Echahed [Ech90]; es-
tandar: Darlington y Guo [DG89], Ida y Nakahara [IN97], Middeldorp y Okui [MO9§]
, You [You91]; perezoso: Giovannetti et al. [GLMP91], Hans et al. [HLW92], Moreno-
Navarro y Rodriguez-Artalejo [MR92], Reddy [Red85]; LSE Narrowing que aplica
tests de redundancia para evitar soluciones repetidas: Bockmayr et al. [BKW95].
Cada estrategia impone ciertas condiciones sobre los sistemas de reescritura con la
finalidad de asegurar la completitud en el computo de las soluciones.

2.4.2. Narrowing necesario

Narrowing necesario es una estrategia para sistemas inductivamente secuenciales
[Ant92] que preserva la completitud del narrowing y sélo ejecuta pasos que son “inevi-
tables” o necesarios durante la computacién.
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El computo de pasos inevitables en dicha estrategia conduce a la optimalidad de
la misma. Asi pues, la estrategia de narrowing necesario posee propiedades de op-
timalidad con respecto a la longitud de las derivaciones? y al nimero de soluciones
computadas para la caracterizacién de programas indicada. La nocién de paso inevi-
table es bien conocida en la reescritura. Los sistemas ortogonales tienen la propiedad
de que, para todo término ¢ que no esté en forma normal, existe un redex llama-
do necesario, que eventualmente se debe reducir para calcular la forma normal de ¢
[HL92, KM91, O’D77]. Asi, la reescritura reiterada de redexes necesarios de un tér-
mino es suficiente para computar su forma normal (si existe). En otras palabras, en los
sistemas ortogonales basta con considerar redexes necesarios. Este hecho ha sido ex-
tendido a narrowing y, en concreto, a los sistemas inductivamente secuenciales—una
subclase de los sistemas ortogonales—en [AEHO00].

Un segundo resultado de optimalidad tiene que ver con las sustituciones compu-
tadas por una derivaciéon de narrowing: derivaciones distintas de narrowing necesario
computan conjuntos disjuntos de sustituciones. Esta propiedad complementa el ca-
racter necesario de un paso en el sentido de que las derivaciones computadas por la
estrategia son necesarias también. A grandes rasgos, cualquier solucién que se computa
con una derivacién no se computa con ninguna otra; asi, cada derivacién que conduce
a una solucién es necesaria también, ademés de cualquier paso de la derivacién.

Definiciéon 3 (narrowing necesario [AEH00]) Un paso de narrowing t ~p .o
t' es necesario sit, para cada n > o, p es la posicion de un redex necesario de n(t).
Una derivacion de narrowing es necesaria sit cada paso de la derivacion es necesario.

La definicién anterior agrega un nuevo nivel de dificultad al cémputo de pasos de
narrowing necesarios en comparacion con la reescritura necesaria, i.e., para computar
formas normales se tiene que tomar en cuenta cualquier instanciacién del término en
la derivacién. No obstante, el problema tiene una solucién eficiente en los sistemas
inductivamente secuenciales, gracias a que se elimina el requisito de que el unificador
de un paso de narrowing deba ser el més general. Asi pues, en narrowing necesario se
computan unificadores arbitrarios, los cuales son esenciales para capturar el caracter
necesario de un paso de narrowing. Los unificadores calculados, de alguna forma “an-
ticipan” ciertos enlaces para las variables que, de todos modos, se habrian computado
méas adelante en la derivacién. Esto complica de alguna manera la definicion de la
estrategia de narrowing pero, como contrapartida, permite obtener el refinamiento de
narrowing mas eficiente que se conoce.

Nos centraremos ahora en una clase de sistemas de reescritura para los que existe
una estrategia de marrowing necesario computable y eficiente, i.e., los sistemas in-
ductivamente secuenciales. Los programas de esta clase comparten la propiedad de

2S6lo si se considera una semantica basada en la comparticién de variables (sharing).
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que las reglas que definen cualquier operaciéon o funcion se pueden organizar en una
estructura jerarquica llamada drbol definicional [Ant92]. Esta estructura se utiliza
para implementar la reescritura necesaria; a partir de aqui este hecho se generaliza a
narrowing.

Arboles definicionales

Un 4rbol definicional se define como un conjunto parcialmente ordenado de patrones
con algunas restricciones adicionales. Para clasificar los nodos del arbol se utilizan las
funciones (sin interpretacion) branch y leaf.

Definicién 4 (arbol definicional [AEH00]) 7 es un drbol definicional parcial o
pdt (del inglés “partial definilional tree”) con patron m sii se cumple uno de los si-
guientes casos:

T = branch(n,0,T1,...,T;) donde 7 es un patrén y o es la posicion de una variable
(la variable inductiva) en el patrén w. El tipo de 7|, tiene k constructores cq,. .., ¢k,
k>0, y para todo i € {1,...,k}, T; es un pdt con patron wlc;(x1,...,%n)]o, siendo n
la aridad de ¢; y x1,...,z, variables frescas diferentes.

T = leaf () donde m es un patrén

El conjunto de pdt's sobre la signatura X se simboliza con P(X). Sea R un sistema de
reescritura, 7 es un drbol definicional de una operacion (funcioén) f siy sélo si 7 es un
pdt cuyo patrén tiene la forma f(z1,...,2,), donde n es la aridad de f y x1,..., 2,
son variables frescas distintas, y por cada regla | — r de R con I = f(x1,...,2,)
existe una hoja leaf (m) de T tal que [ es una variante de m (a menudo diremos que
el nodo leaf (7) representa la regla | — r). Un arbol definicional 7 de una operacion
f se dice minimal si y solo si bajo cada nodo de tipo branch de 7 hay una hoja que
representa a una regla de f.

A una funcién f de un sistema de reescritura R la llamamos inductivamente se-
cuencial [AEHO0] sii existe un arbol definicional 7 para f tal que cada nodo leaf de
T representa como mucho una regla de R y todas las reglas tienen representacion.
A un sistema de reescritura R lo llamamos inductivamente secuencial si todas sus
funciones definidas son inductivamente secuenciales.

Para facilitar la comprensién del concepto de arbol definicional, a menudo es con-
veniente dar una representacion grafica en la que cada nodo se etiqueta con un patron,
la posicién inductiva en las ramas se enmarca dentro de una caja y las hojas contienen
las reglas correspondientes.
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(Sx') < Z=False (S¥)

N

(sy)=x <y

Figura 2.2: Arbol definicional para la funcion “<”.

Ejemplo 2.2 Consideremos la siguiente funcion “menor o igual” < sobre mimeros

naturales
Z <y = True
(8x) < Z = False
(sx) < 8y) = x<y

La Figura 2.2 muestra el drbol definicional para la funcion <. Cada nodo que re-
presenta una rama contiene el patrén del nodo correspondiente del drbol definicional.
Cada nodo de tipo hoja representa una regla. Los argumentos inductivos de cada rama
se enmarcan con un recuadro.

Para la exposicion de la estrategia de narrowing necesario es importante distinguir
si un nodo tipo hoja de un arbol definicional de una funcién f representa o no una
regla de la definicion de f. Para senalar que leaf(7) es un pdé que no representa a
ninguna regla se va a usar ezempt(m) en lugar de leaf(7) . De la misma manera, se
abrevia con rule(m,o(l) — o(r)) el hecho de que leaf(w) es un pdt que representa
alguna regla [ — r del sistema de reescritura considerado, donde ¢ es una sustitucion
de renombramiento tal que o(l) = 7. Los patrones de un arbol definicional son un
conjunto finito parcialmente ordenado por el preorden de subsumcién.

Estrategia de narrowing necesario

A continuacion presentamos una descripcion informal de la estrategia de narrowing
necesario. Por narrowing necesario hacemos referencia a la estrategia de narrowing
necesario més externo (outermost) introducida en [AEHO00]. Sea t = f(¢1,...,t,) un
término. Primero, se unifica ¢ con algin elemento maximal del conjunto de patrones
del arbol definicional de f. Tal patron se denota con m, al unificador mas general de
t y m con 7 y, finalmente, con 7 el pdt en el que se encuentra 7.
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= Si 7 es un pdt que representa una regla, entonces se aplica narrowing a 7(t) en
la posicion € con la regla representada por 7.

= Si 7 es un pdt cuya raiz es un ezempt, entonces 7(t) no se puede reducir por
nerrowing a un termino encabezado por constructor.

= Si 7 es un pdt cuya raiz es un branch, entonces hay que volver a aplicar la
estrategia pero ahora con 7(t|,), donde o es la siguiente posiciéon inductiva in-
dicada en 7 y 7 es la sustitucion que asegura que el paso serd necesario (i.e.,
la sustitucién anticipada). El resultado de la invocacién recursiva es compuesto
con 7 y o. Los detalles de la composiciéon se muestran en la definicién formal
introducida méas adelante.

Estas computaciones se implementan en la funcién A. Dicha funcién toma un término
encabezado por un simbolo de funcion t y el arbol definicional 7 del simbolo en cabeza
de ¢ y, de manera indeterminista, devuelve una terna (p, R, o), donde p es una posicion
de t, R es o bien una regla ! — r de R o el simbolo especial “?” y ¢ es una sustitucion.

= Si R =1 — r entonces la estrategia lleva a cabo el paso de narrowing

t~opimre 0(tr]p)

= Si R = 7 entonces la estrategia se rinde dado que no es posible derivar un
término encabezado por un constructor mediante narrowing a partir de .

En lo que sigue pattern(7T) denota el patréon de 7 y < denota el orden noetheriano
sobre 7 (X,V) x P(X) que se define por: (t1,77) < (t2,72) si y solo si:

1. t; tiene menos ocurrencias de simbolos de funcién que 5

2. o bien, t; = ts y 77 es un subarbol propio de 75.

Definicién 5 [AEHO00] Le funcion A toma dos argumentos: un término t encabezado
por un simbolo de funcién y un pdt T tal que pattern(T ) y t unifican. La funcion A
produce un conjunto de triples de la forma (p,R,0) donde p es una posicidn de t,

R es una regla | — r de R o bien el simbolo especial “?” y o es un unificador de
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pattern(T) y t. La funcion X se define por induccion sobre < como sigue:

(e, R,mgu(t,m)) si T = rule(m, R);

(e, 7, mgu(t,m)) si 7T = exempt(n);

(p,R,0) si T = branch(r,0,T1,...,Tt),
t y pattern(7;) unifican para algun 4
y (p, R, 0) € M(t, To);

(o.p,R,007T) si T = branch(m,0,71,...,Tx),
t y pattern(7;) no unifican para ningin 7,
T =mgu(t, ),
T'es un arbol definicional del simbolo raiz
de 7(tlo) y (p, R,0) € A(7(t]o), T');

At,T) >

En el tercer caso, la funcién A estd bien definida por los motivos que se exponen a
continuacion. Por la definicion de pdt, existe un subpdt 7; de T tal que pattern(7T;) y
t unifican si |, esta encabezado por un simbolo constructor o es una variable.

A esta bien definida en el cuarto caso, toda vez que puede ocurrir solo si t|,
estd encabezado por un simbolo de funcion. En este caso T|Var(t) es una sustitucion
constructora ya que 7 es un patrén lineal. Puesto que t es un término encabezado por
un simbolo de funcion y o # €, 7(t|,) tiene menos ocurrencias de simbolos de funcion
definidos que t. Asi mismo, como t|, es un término encabezado por un simbolo de
funcion, entonces debe aplicarse 7(t|,) antes de la llamada recursiva de A. Por la
definicion de pdt, pattern(7T’) < 7(t|,). Y, por tanto, pattern(7’) y 7(t|,) unifican, lo
que implica que X esta bien definida en este caso también.

Como en los procedimientos de prueba para programacion logica, asumimos que
los arboles definicionales que se usan en un paso de narrowing contienen siempre
variables frescas.

La computacion de A(¢,7) implica una seleccién no determinista cuando 7 es un
pdt encabezado por un branch (el entero i expresado en la funcién A cuando 7(t|,)
es una variable). Cuando t|, es un término encabezado por un simbolo de funcion,
la sustituciéon 7 es la sustitucién anticipada que garantiza que la posicién computada
es necesaria. La sustitucion se pasa en la llamada recursiva a A para asegurar la
consistencia de la computacién cuando ¢ no es lineal. La sustitucién anticipada no
existe cuando t|, no es un término encabezado por simbolo de funcién ya que el
patron en 7; es una instancia de 7. Por lo tanto, con ¢ se amplia la sustitucion
anticipada.
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El narrowing necesario es correcto y completo

El narrowing necesario es un procedimiento correcto y completo para resolver ecua-
ciones siempre que incorporemos las reglas de igualdad estricta. En la siguiente propo-
sicidén se muestra la equivalencia entre la reducibilidad al mismo término constructor
basico y la reducibilidad a ¢rue usando las reglas de la igualdad.

Proposicion 6 [AEH00| Sea R un sistema de reescritura de términos sin reglas de-
finidas para “=” y “A”. Sea R' un sistema obtenido agregando las reglas de igualdad
para R. Las proposiciones siguientes son equivalentes para todos los términost y t':

1. t yt' son reducibles en R al mismo término constructor bdsico
2. t =t es reducible en R' a true.

La correccién del narrowing necesario es un caso especial del narrowing general
[AEHO0]. A continuacién, el Teorema 7 establece la correccidn del narrowing ne-
cesario para sistemas de reescritura inductivamente secuenciales:

Teorema 7 (correccion del narrowing necesario [AEH00]) Sea R un sistema
de reescritura de términos inductivamente secuencial extendido con las reglas de igual-
dad. Sit =t ~% true es una derivacion de narrowing necesario, entonces o es una
solucidén para t = t'.

El narrowing necesario sélo instancia variables a términos constructores. Por ello,
en [AEHOQ0] solo se muestra que el narrowing necesario es completo para soluciones
constructoras. Esto no debe entenderse como una limitacién practica porque las so-
luciones més generales contendrian expresiones no evaluadas o indefinidas. Tampoco
es una limitacién con respecto a otros trabajos, ya que otras estrategias de narrowing
més generales son completas sélo para soluciones normalizables [MH94] mientras que
el narrowing perezoso es completo para soluciones constructoras [GLMP91, MR92|.
Ademas, narrowing necesario es completo para la clase de los sistemas de reescritura
ortogonales con respecto a las sustituciones irreducibles, aunque tanto los pasos de
reescritura necesaria como los pasos de narrowing necesario no son computables para
esta clase de sistemas de reescritura. El Teorema 8 muestra la completitud de la es-
trategia A y, consecuentemente, del narrowing necesario outermost para sistemas de
reescritura inductivamente secuenciales.

Teorema 8 (completitud del narrowing necesario [AEH00]) Sea R un sistema
de reescritura de términos inductivamente secuencial extendido por las reglas de igual-
dad. Sea la sustitucion constructora o una solucion de la ecuaciont =t yV un con-
Junto finito de variables formado por Var(t)UVar(t'). Entonces, existe una derivacion
t=t X . true computada por X tal que o’ < o[V].
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El Teorema 9 completa la caracterizacién de la estrategia de narrowing necesario
mostrando que la funcién X\ no computa soluciones redundantes. Para identificar tales
soluciones, se utiliza la nocion de independencia. Dos sustituciones son independientes
cuando no “unifican”, i.e., dadas dos sustituciones o y ¢’, decimos que son indepen-
dientes sobre el conjunto de variables V sii existe algin z € V tal que o(z) y o'(z)
no son unificables.

Teorema 9 (independencia del narrowing necesario [AEH00]) Sea R un sis-
tema de reescritura de términos inductivamente secuencial extendido con las reglas
de igualdad, e una ecuacion y V = Var(e). Sean e ~7 true y e «»;‘, true dos de-
rivaciones distintas computadas por \. Entonces, o y o' son independientes sobre

V.

Asi, la estrategia de narrowing necesario es completa, correcta, produce soluciones
independientes y computa sélo las derivaciones que son necesarias.
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Capitulo 3

Evaluacion parcial dirigida por
narrowing

En este Capitulo se presentan los conceptos de la evaluacién parcial de programas
logico funcionales dirigida por narrowing necesario. Las definiciones de resultante,
pre—evaluacién parcial, cierre de los programas, renombramiento, evaluacién parcial,
correccion y completitud aparecen en [AHLV99, AHLVO05]. Finalmente, mostraremos
el algoritmo de evaluacién parcial y los aspectos relacionados de control local y de
control global con base en [AFV98, AV(2].

3.1. Antecedentes

En [AFV96, Vid96, AFV98] se define el primer marco de evaluacion parcial para
programas logico funcionales. En ese marco, se utiliza narrowing (la semantica ope-
racional estandar de los lenguajes integrados) para dirigir el proceso de evaluacion
parcial. La metodologia, es paramétrica con respecto a la estrategia de narrowing
empleada. Posteriormente, se mejoraron las técnicas de control y de renombramiento
empleadas en el método y se extendieron para una estrategia de narrowing perezoso
[AFJV97, AAF198al. Las aproximaciones para la evaluacion parcial de los lengua-
jes logico funcionales que se han desarrollado mas recientemente [AHV02, AHV03]
usan una forma de narrowing necesario [AEH00] para llevar a cabo las computacio-
nes en tiempo de evaluacién parcial. En paralelo, se postularon los fundamentos del
esquema para la evaluacion parcial dirigida por narrowing necesario, los cuales fueron
introducidos en [AHLV99, AHLV05]. Los conceptos que se presentan a continuacion
corresponden a este ultimo contexto.

45
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3.2. Resultantes y pre—evaluacién parcial

Para generar el programa especializado se hace uso de la nocién de resultante. En lo
que sigue, se usard s ~»} ¢ para denotar una derivacién de narrowing compuesta de
al menos un paso de narrowing.

Definicién 10 (resultante [AHLV05]) Sea R un SRT y s un término. Dada una
derivacion de narrowing s ~71 t, su resultante asociado es la regla de reescritura
o(s) —t.

Hay que hacer notar que, si la llamada s que se ha especializado no es un patrén lineal,
entonces las partes izquierdas de los resultantes tampoco seran patrones lineales. Por
lo tanto, las reglas resultantes no serian reglas de programa validas.

Ejemplo 3.1 Consideremos el siguiente SRT inductivamente secuencial:

double x = add xx
addZn = n
add (Sm)n = S (addmn)

donde Z y S se utilizan para denotar los constructores de numeros enteros. Dado el
término add (double w) w y la siguiente derivacion de narrowing necesario (se subraya
el redex seleccionado en cada paso de narrowing):

add (double w) w ~»iq add (add ww) w
~fws(s m} add (S (add m (S m))) (S m)

se computa el resultante asociado a la derivacion:
add (double (Sm)) (Sm) = add (S (addm (Sm))) (S m)

Este resultante no permite formar una regla de programa vdlida debido, por un lado,
a que la parte izquierda contiene simbolos de funcion definida anidados: (“add” y
“double”) y, segundo, contiene ocurrencias miltiples de la misma variable.

Maés adelante se introduce un post-proceso de renombramiento con la finalidad de
producir reglas de programa legales. El post-proceso de renombramiento no sélo eli-
mina estructuras redundantes, ademés consigue especializaciones independientes en
el sentido de [LS91]. Esto es necesario para la correccion de la transformacion de la
evaluacion parcial. A grandes rasgos, la independencia asegura que se distingan co-
rrectamente las diferentes especializaciones para una misma funcién, lo cual es crucial
para lograr la llamada polivarianza' de la especializacion.

1A partir de una misma funcién se puede obtener mas de una versién especializada.
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La (pre-)evaluacién parcial de un término s se obtiene por la construccion de un
arbol de narrowing para s (posiblemente incompleto) y luego extrayendo las defini-
ciones especializadas, i.e., los resultantes, formados a partir de las derivaciones (que
no son de fallo?) del arbol.

Definicién 11 (pre—evaluacion parcial [AHLV05]) Sea R un SRT y s un tér-
mino. Sea T un drbol de narrowing finito (posiblemente incompleto) para s en R
tal que no se haya reducido ningin término encabezado por un simbolo construc-
tor. Sean t,, los términos en las hojas que no son de fallo de T. Entonces, al con-
Junto de resultantes {o;(s) — t; | i = 1,...,n} para las secuencias de narrowing
{s~F ti|i=1,...,n} sele denomina pre-evaluacion parcial de s en R.

La pre—evaluacion parcial de un conjunto de términos S en R se define como la
union de las pre—evaluaciones parciales para los términos de S en R.

Ejemplo 3.2 Consideremos la funcién append para concatenar dos listas (usamos
“L17y “:” como constructores de listas):

append [] ys = ys
append (x:xs) ys = x:append xs ys

junto con el conjunto de términos a especializar
S = {append (append xs ys) zs, append xs ys }

Dados los drboles de narrowing necesario de la Figura 3.1, la pre—evaluacién parcial
asociada de S en R es como sigue:

append (append [] ys) zs = append ys zs

append (append (x’: xs’) ys) zs = x’ : append (append xs’ ys) zs
append [] zs = zs

append (y : ys) zs =y : append ys zs

La restriccién que impide evaluar términos encabezados por un simbolo constructor
se debe respetar, el ejemplo que sigue ilustra la consecuencia de no hacerlo.

Ejemplo 3.3 Consideremos el siguiente programa R.:

tZ2 = 12
gx = S (fx)
h(Sx) = Sz

2Una derivacion de fallo llega a una expresién que no es un término constructor y que no se puede
reducir por narrowing.
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append (append xs ys) zs
{xs = [} {xs — x" : xs'}
append ys zs append (x': append xs’ ys) zs

x' : append (append xs’ ys) zs

append xs zs

{xs — []} {xs —y:ys}

zs y : append ys zs

Figura 3.1: Arboles de narrowing necesario para append (append xs ys) zs y
append xs zs.

Junto con el conjunto de llamadas S = {g x,h x}. A partir de las siguientes deriva-
ciones de narrowing:

gxX ~ia S (£X) ~xazy (S2)
hx xSy} (S Z)

La pre—evaluacion parcial de S en R estd formada por las siguientes reglas, que cons-
tituyen un nuevo programa R':

gZ = SZ
h(Sy) = sz

Ahora bien, la ecuacion h (g (S Z)) &~ x tiene la siguiente derivacién de éxito (por
narrowing necesario) en R:

h(g(S2)~x ~a h(S(f(52))~x
~id S 2~ X

*
xS 2} true
en tanto que la misma expresion produce un fallo en el programa especializado R'.

El problema que se muestra en el Ejemplo 3.3 se debe a que los enlaces de las variables
se propagan hacia atrds, i.e., a las partes izquierdas de los resultantes. En un contexto
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de evaluacion perezosa la instanciacién de las variables en las partes izquierdas a partir
de enlaces que provienen de la evaluacién de términos que estdn encabezados por
un simbolo constructor puede restringir, incorrectamente, el dominio de las funciones
especializadas (en el ejemplo, la funcion “g”). En el Capitulo 5 se describe una solucion

introducida por [AHVO0O0b| para remediar este problema.

3.3. El cierre de los programas especializados

En un programa especializado se debe garantizar que para toda posible llamada a
funcién que puede ocurrir durante la ejecucién de tal programa, exista una definicién
de funcién apropiada para realizar el computo correspondiente. La condicién recursiva
de cierre de un programa asegura que durante la ejecucion del mismo cada llamada
a funcion esté cubierta por alguna regla del programa resultante.

El cierre se formaliza verificando inductivamente que las diferentes llamadas a
funcién en las partes derechas de las reglas estén suficientemente cubiertas por las
funciones especializadas.

Informalmente, un término t encabezado por un simbolo de funcién definida se
considera cerrado con respecto a un conjunto de llamadas S, si es una instancia de
un término de S y los términos que aparecen en el codominio de la sustitucion de
emparejamiento estan también cerrados recursivamente en S.

Ejemplo 3.4 Considérese el conjunto de llamadas:
S; ={add Z y, add (S Z) y}

La llamada a funcion add x y no se puede considerar cerrada respecto a S1 porque no
es instancia de ningun elemento de S1. Por otro lado, si el conjunto de llamadas es:

Sy = {add x y}

entonces la llamada a funcion add (add Z v) w es cerrada respecto a Sy. Veamos, para
que empareje add (add Z v) w con add x y se necesita la sustitucion {x — add Z v}.
Ademds, el codominio de las sustituciones debe estar también cerrado, lo cual se
cumple puesto que add Z v es una instancie de add x y.

Definicién 12 (cierre [AHLVO05]) Sea S un conjunto finito de términos. Decimos
que un término t es S-cerrado si se cumple closed(S,t), donde la funcion closed se
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define inductivamente como sigue:

true siteV
closed(S,t1) A ... Aclosed(S,t,) sit=c(t,), ceC*,
n>0
closed(S,t) < ¢ N, _pcqclosed(S,t") sidse S

tal que 6(s) =1t
para alguna
sustitucion 6

donde C* = (CU {=~,A}).

Se dice que un conjunto de términos T estd S-cerrado, y se denota mediante
closed(S,T), si para todo t € T se cumple closed(S,t), y decimos que un SRT R es
S-cerrado si se cumple closed(S, Realis)-

Se usa Reanis para denotar el conjunto de los términos en las partes derechas de
las reglas de R.

Por ejemplo, la pre-evaluacion parcial del Ejemplo 3.2 es cerrada con respecto al
conjunto de llamadas evaluadas parcialmente: {append (append xs ys) zs,
append xs ys}.

De acuerdo a la Definicién 12 (que es indeterminista), una expresién encabezada
por un simbolo de funcién “primitivo” (e.g., la conjuncién t; A ta o el simbolo de
igualdad para formar una ecuacién t; =~ t3) se puede probar que es cerrada con
respecto a S de dos formas: verificando que t1 y t2 son S-cerrados o probando que la
conjuncién (o ecuaciéon) es una instancia de una llamada en S (seguida por una prueba
inductiva de los subtérminos). Esto es util cuando no se esté interesado en especializar
expresiones complejas (como conjunciones o ecuaciones) pero queremos que se puedan
ejecutar después de la especializaciéon. Notese que esta forma de proceder es correcta
va que se considera que las reglas que definen las funciones primitivas “~” y “A” se
agregan automaticamente a cada programa, de ahi que las llamadas a esos simbolos
estén convenientemente cubiertas en el programa especializado. En [AAF198a| se
puede encontrar una técnica general para tratar con simbolos primitivos la cual divide
los términos de manera determinista antes de probar la condicién de cierre en ellos.

3.4. Renombramiento

En general, dada una llamada s y un programa R, existe un ndmero infinito de
pre—evaluaciones parciales diferentes de s en R. Se asume una regla fija llamada
regla de desplegado para generar resultantes, la cual determina las expresiones que se
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deben derivar por narrowing (usando una estrategia de narrowing definida) y decide
también, cuando parar la construccion de arboles de narrowing [AAF198a, AFV98,
AHV02].

En lo que sigue, denotamos con pre-EP-NN (donde EP-NN se obtiene a partir
Evaluacion Parcial por Narrowing Necesario) el conjunto de resultantes computados
para S en R considerando una regla de desplegado que construye arboles de narrowing
necesario finitos. Se usara el acronimo EP—-NN para las reglas renombradas las cuales
seran el resultado del post-proceso de renombramiento correspondiente. La idea tras
esta transformacion es que, para cualquier llamada a funcién (cerrada respecto a un
conjunto de llamadas considerado), las respuestas computadas para esa llamada en
el programa original y las respuestas computadas por la llamada renombrada en el
programa especializado (también renombrado) coinciden.

Para definir un evaluador parcial basado en narrowing necesario y para asegurar
que el programa resultante sea inductivamente secuencial siempre que el original lo
sea, se tiene que garantizar que el conjunto de términos especializados (después del
renombramiento) contenga soélo patrones lineales con distintos simbolos en cabeza.
Esta propiedad se logra mediante la introduccion de un nuevo simbolo de funcién para
cada término especializado y, entonces, reemplazando cada llamada en el programa
especializado por una llamada a la funcién renombrada correspondiente.

Las partes izquierdas del programa especializado (las cuales son instancias cons-
tructoras de los término especializados) se reemplazan por instancias de los nuevos
patrones lineales correspondientes por medio del renombramiento.

Definiciéon 13 (renombramiento independiente [AHLVO05]) Un renombramien-
to independiente p para un conjunto de términos S es una funciéon de términos a
términos que se define como sique: para s € S, p(s) = fs(T), donde T, son las dis-
tintas variables en s en el orden de aparicion y fs es un simbolo de funcidn nuevo,
que no aparece en R o S y es diferente al simbolo en cabeza de cualquier otro p(s'),
cons €Sy s #s. Ademds, se denota con p(S) al conjunto S’ = {p(s) | s € S}.

Veamos a continuacién, un ejemplo:
Ejemplo 3.5 Si se considera el conjunto

S = {append (append xs ys) zs, append xs ys}
El renombramiento independiente con respecto a S es:

p = { append xs ys + app xs ys,
append (append xs ys) zs — dapp xs ys zs }
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Mientras el renombramiento independiente es suficiente para renombrar las partes
izquierdas de los resultantes (ya que son instancias constructoras de las llamadas
especializadas) las partes derechas se renombran por medio de la funcién auxiliar
ren,, la cual reemplaza recursivamente cada llamada en la expresion dada por una
llamada a la funcién renombrada correspondiente (de acuerdo a p).

Definicién 14 (funcién de renombramiento [AHLV05]) Sea S un conjunto fini-
to de términos y p unae funcion de renombramiento independiente de S. Dado un
término t, la funcion indeterminista ren, se define inductivamente como sigue:

t siteV
c(reny(ty)) sit=c(tn), ceC*yy n>0
ren,(t) =< 0'(p(s)) si30,3s € S tal quet =60(s) y
¢ ={z — ren,(0(z)) | x € Dom(0)}
t en caso contrario

donde C* = (CU {=,A\}).

Al igual que la prueba del cierre, una ecuaciéon s =~ t se puede renombrar (de ma-
nera indeterminista) por el renombramiento independiente de s y ¢ o bien mediante
el reemplazo de la ecuacién que se considera por una llamada a la nueva funcién
renombrada correspondiente (si la ecuacion es una instancia de alguna llamada espe-
cializada en S). Notese, ademas, que la funcion de renombramiento es una funcion
total: si un término t encabezado por un simbolo de funcién no es una instancia de
ningin término en S (lo cual puede ocurrir si t no es S-cerrado), la funcion ren,(t)
devuelve el mismo término ¢ (i.e., ¢t no se renombra).

3.5. Evaluacién parcial

A continuacion se define formalmente la nocioén de evaluacion parcial:

Definicién 15 (evaluacién parcial [AHLV05]) Sea R un SRT, S un conjunto fi-
nito de términos y R’ una pre—evaluacion parcial de R con respecto a S. Sea p un
renombramiento independiente de S. La evaluacion parcial R” de R con respecto a S
(bajo p) se define como sigue:

R = U {0(p(s)) — ren,(r) | 0(s) — r € R' es un resultante para s en R}
sesS
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Ejemplo 3.6 Consideremos el programa append y el conjunto de términos S del
Ejemplo 3.2, junto con el renombramiento independiente p del Ejemplo 3.5. Una eva-
luacion parciel R’ de R con respecto a S (bajo p) es:

dapp [] ys zs = app ys zs
dapp (x:xs) yszs = x:(dapp xs ys zs)
app [ ys = ys
app (x:xs) ys = x:(app xs ys)

Para un renombramiento p, la forma renombrada de un programa R puede depender
de la estrategia que se emplea para seleccionar el término de p(S) el cual se usa para
renombrar una llamada ¢ dada en R (e.g., append (append xs ys) zs), puesto que,
en general, puede existir mas de un término en S que cubre la llamada ¢t. Una elec-
cién inconveniente podria hacer que se perdiera algo de la potencia de especializacion.
Para obtener el mejor potencial de la especializacién se hace uso de heuristicas apro-
piadas; en [AHV02] se introducen algunas de tales técnicas que son empleadas en la
implementacion de un evaluador parcial para programas logico funcionales.

El teorema que sigue establece una propiedad muy importante de la evaluacion
parcial basada en narrowing necesario: si el programa de entrada es inductivamente
secuencial, entonces el programa evaluado parcialmente es también inductivamente
secuencial; con ello, para evaluar las llamadas en el programa especializado se puede
aplicar también la estrategia de narrowing necesario.

Teorema 16 [AHLV05] Sea R un programa inductivamente secuencial y S un con-
junto finito de términos con simbolo de funcidn en cabeza. Entonces, cada EP-NN de
R con respecto a S es inductivamente secuencial.

Otra propiedad interesante de la evaluacién parcial dirigida por narrowing necesario se
formaliza en el teorema que sigue. El teorema garantiza que un término que se puede
normalizar de manera determinista con respecto al programa original, no puede causar
una evaluacién indeterminista con respecto al programa especializado obtenido por
EP-NN.

Teorema 17 [AHLV05] Sea R un programa inductivamente secuencial, S un con-
junto finito de términos con simbolo de funcion en cabeza, p un renombramiento
independiente de S, y e una ecuacion. Sea R’ un EP-NN de R con respecto a S (bajo
p) tal que R' U {e'} es S'-cerrado, donde ' = ren,(e) y S" = p(S). Si e se reduce
de manera determinista a true con respecto a R, entonces € se reduce de manera
determinista a true con respecto a R'.

Desde un punto de vista de implementacion, la propiedad definida en el Teorema 17
es deseable e importante en los programas especializados, ya que la implementacién
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de pasos indeterministas es una operacién costosa en los lenguajes logicos. Inclusive,
el indeterminismo en los programas especializados puede repercutir en derivaciones
infinitas, lo cual podria tener el efecto de que algunas soluciones ya no sean compu-
tables en una implementacién secuencial basada en backtracking. Esencialmente, las
computaciones deterministas se preservan gracias al uso de narrowing necesario para
realizar computaciones parciales sobre programas inductivamente secuenciales.

Ejemplo 3.7 Considérese la funcion “<” junto con la funcidn simple foo:

fooZ = 2
Z <y = true
(Sx) < Z = false
(8x) < (8y) = x<y

Dada una llamada o funcion de la forma x < foo y, algunas estrategias de narrowing
(e.g., narrowing perezoso) tienen dos caminos para proceder: primero, reduciendo la
llamada o la funcion “<” usando la primera regla

x < fooy ~rxez) true

y, la sequnda, reduciendo la llamada a la funcion foo (la cual se requiere por la
sequnda y tercera reglas de “<”):

x < fooy ~ryeez) X <z
De esta manera, sus resultantes asociados son como sigue:

Z<fooy = true
x<fooZ = x<K2Z

Ahora, dada una llamada de la forma Z < foo w, los dos resultantes se pueden aplicar;
sin embargo, el seqgundo es cliramente redundante. De hecho, el seqgundo resultante sélo
es significativo para evaluar aquellas llamadas cuyo primer argumento es de la forma
(S +-+), ya que sdlo la sequnda y tercera reglas de “<” demandaron la evaluacion
de la llamada a foo Z que dio lugar a este resultante. La ventaja de usar narrowing
necesario es que éste aplica algunos enlaces adicionales para que esta informacion sea
explicita en los resultantes computados; e.q., los resultantes obtenidos por narrowing

NeCcesario son:
Z< fooy = true

Sw<fooZ = Sw<Z

De esta manera, se evita la introduccion adicional de indeterminismo.
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Para finalizar, en [AHLV05] se presentan de manera formal las propiedades funda-
mentales del esquema de evaluacion parcial.

Primero, prueban la correccion (respecto a la completitud) de la transformacion,
i.e., se prueba que para cada respuesta computada por narrowing necesario en el pro-
grama original (respecto al programa especializado) existe una respuesta méas general
en el programa especializado (respecto al programa original) para los términos consi-
derados. Como resultado final concluyen la correccion fuerte de la evaluacion parcial
dirigida por narrowing, i.e., las respuestas computadas en el programa original y el
programa especializado coinciden (médulo renombramiento de variables).

La proposicién que sigue es clave en la prueba de correccion [AHLV05] de la
transformacion EP-NN.

Proposicion 18 [AHLV05] Sea R un programa inductivamente secuencial. Sea e una
ecuacion, S un conjunto finito de términos con simbolo de funcidn en cabeza, p un
renombramiento independiente de S, y R’ una EP-NN de R con respecto a S (bajo
p) tal que R U{e'} es S'-cerrado, donde € = ren,(e) y S’ = p(S). Si e —* true en
R’ entonces e —* true en R.

Enseguida se formula la correccion:

Teorema 19 (correccion [AHLVO05]) Sea R un programa inductivamente secuen-
cial. Sea e una ecuacion, V 2 Var(e) un conjunto finito de variables, S un conjunto
finito de términos con simbolo de funcion en cabeza, y p un renombramiento inde-
pendiente de S. Sea R’ una EP-NN de R con respecto a S (bajo p) tal que R' U{e'}
es S'-cerrado, donde € = reny(e) y S = p(S). Si € ~%, true es una derivacion
por narrowing necesario para € en R’, entonces existe una derivacion por narrowing
necesario e ~7% true en R tal que (o < o') [V].

De manera similar, la completitud se apoya en la proposicién que sigue:

Proposicion 20 [AHLV05] Sea R un programa inductivamente secuencial. Sea e una
ecuacion, S un conjunto finito de términos con simbolo de funcidn en cabeza, p un
renombramiento independiente de S, y R’ una EP-NN de R con respecto a S (bajo
p) tal que R' U {e'} es S'-cerrado, donde € = ren,(e) y S’ = p(S). Si e —=* true en
R entonces € —* true en R’.

La completitud de la transformacion EP-NN es una consecuencia directa de la pro-
posicién previa y de la correccién y completitud del narrowing necesario.

Teorema 21 (completitud [AHLV05]) Sea R un programa inductivamente secuen-
cial. Sea e una ecuacion, V 2 Var(e) un conjunto finito de variables, S un conjunto
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finito de términos con simbolo de funcion en cabeza, y p un renombramiento indepen-
diente de S. Sea R’ una EP-NN de R con respecto a S (bajo p) tal que R' U {e'} es
S’-cerrado, donde € =ren,(e) y S = p(S). Si e~ true es una derivacion por na-
rrowing necesario para e en R, entonces existe una derivacion de narrowing necesario
e ~%, true en R’ tal que (o' < o) [V].

Finalmente, se postula la correccién fuerte de la transformacion EP-NN. Se prueba
como una consecuencia directa del teorema de la correccién y completitud, junto con
la independencia de soluciones que se computan por narrowing necesario.

Teorema 22 (correccién fuerte [AHLV05]) Sea R un programa inductivamente
secuencial. Sea e una ecuacion, V. 2O Var(e) un conjunto finito de variables, S un
conjunto finito de términos con simbolo de funcion en cabeza, y p un renombramien-
to independiente de S. Sea R’ una EP-NN de R con respecto a S (bajo p) tal que
R U {e'} es S'-cerrado, donde ¢ = ren,(e) y S’ = p(S). Entonces, e ~7% true es
una derivacion de narrowing necesario para e en R sii existe una derivacion de na-
rrowing necesario € ~%, true en R’ tal que (o' = o) [V] (médulo renombramiento
de variables).

3.6. Aspectos de control

El método para la evaluacién parcial de programas légico funcionales dirigida por na-
rrowing [AV02] consiste basicamente de la construccion iterativa de arboles parciales
de narrowing hasta que todas sus hojas estén cubiertas (cerradas) por los nodos raiz.
La formulacion original del esquema NPE [AFV96, AFV98, Vid96] es paramétrica
con respecto a la relacion de narrowing que se usa para la construccion de los arboles
parciales, la regla de desplegado que determina cuidndo y cémo terminar la construc-
cién de esos arboles y el operador de generalizacion que se usa para garantizar que el
numero de arboles se mantiene finito.

Las técnicas que se introducen en [AFV98] para el control de la terminacion del
método de evaluaciéon parcial NPE, pueden verse como una adaptacién de ciertos
formalismos empleados para el control de la terminacioén en campos como la deduccién
parcial y la supercompilacién positiva.

A continuacién describimos uno de los formalismos empleados: la relacién de sub-
sumcién homeomorfica, detallamos el algoritmo de evaluacién parcial NPE, y final-
mente nos centramos en los aspectos de control local y control global.
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3.6.1. La relacion de subsumcion homeomorfica

Una herramienta comtn para probar propiedades de terminacion se basa en la nocién
intuitiva de érdenes, en los que un término que es “sintacticamente mas simple” que
otro, entonces es también, menor que el otro en ese orden. Un buen preorden in-
teresante es la relacion de subsumcion homeomorfica [Leu02]. La definicion siguiente
extiende la relacion de subsumcion homeomorfica de [DJ90] a términos no basicos y
formaliza la nocion de “sintacticamente mas simple”.

Definiciéon 23 (relacion de subsumciéon homeomoérfica [SG95]) La relacion de
subsumcidn homeomdrfica < sobre términos de T (F,V) se define como la relacion
mds pequenia que satisface que x <1y para toda v,y € V y s = f(s1,---,8m) <
g(t1, ..., tn) =1, siy sdlo si:

1. f=g(conm=mn)ys; It; para todoi=1,...,n 0
2. s <4t;, para algin j, 1 < j <n.

Informalmente, un término ¢; subsume a un término ¢, si to puede obtenerse a partir
de t; mediante la eliminacién de algunos operadores, e.g.,

S (8 ((u+w)x(ut(S v))))

subsume a S (u % (u+v)). El siguiente resultado es una reformulacion del teorema de
Kruskal (Kruskal’s Tree Theorem).

Teorema 24 [AFV98| La relacidn de subsumcion homeomdrfica < es un buen preor-
den sobre el conjunto T (F,V) para signaturas F finitas, esto es, < es un preorden
(i.e., una relacion binaria reflexiva y transitiva) y, para cualquier secuencia infinita
de términos tq,ts,... con un ndmero finito de operadores, existen j,k con j < k y
t; Aty (i.e., la secuencia se auto-subsume).

3.6.2. El algoritmo bésico

El procedimiento, que opera en el evaluador parcial NPE online, se formaliza en la
Figura 3.2. A grandes rasgos, el algoritmo procede como sigue. Dado un programa
de entrada R y un conjunto de términos T, la primera etapa consiste en aplicar una
regla de desplegado para computar arboles de narrowing finitos (posiblemente incom-
pletos) para esos términos; el algoritmo devuelve el conjunto de resultantes—i.e., el
programa—asociado a las derivaciones que van de la raiz a las hojas de tales &rboles.
Entonces, se aplica un operador de generalizacién para agregar los términos en las
partes derechas de los resultantes al conjunto de términos que ya han sido evaluados
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Entrada: un programa R y un conjunto de términos T'
Salida: un conjunto de términos S
Inicializacion: ¢ :=0; Ty =T
Repetir

R’ := desplegar(T;, R);

Ty 41 := generalizar(T;, Riqus);

1:=1+41;
Hasta T; = T;—1 (m6dulo renombramiento de variables)
Devolver: S :=T;

Figura 3.2: Algoritmo béasico de evaluacién parcial dirigida por narrowing.

parcialmente; la fase de generalizaciéon produce un nuevo conjunto de términos, los
cuales pueden requerir de evaluacién y, de esa manera, el proceso se repite mientras
se introduzcan nuevos términos. Hay que notar que el algoritmo no devuelve un pro-
grama evaluado parcialmente sino un conjunto de términos, los cuales determinan sin
ambigiiedad la evaluacién parcial asociada. En particular, aplicando una vez mas la
misma regla de desplegado, se generan los resultantes correspondientes que forman el
programa residual. Enseguida se aplica el post-proceso de renombramiento sobre el
programa residual.

El procedimiento sigue el estilo del método de deduccién parcial de Martens y
Gallagher [MG95] donde se distinguen con claridad dos niveles de control: el nivel
local—el cual es operado por la regla de desplegado—y el nivel global—que se controla
con el operador de generalizacion. Esto es, para asegurar la terminacién del algoritmo,
se tiene que garantizar por un lado, la terminacién local y por otro, la terminacion
global, i.e., los arboles de narrowing parciales tienen que ser finitos y la construccién
iterativa de los arboles parciales tiene también que concluir.

3.6.3. El control local y el control global

Con el fin de asegurar la terminacién local del algoritmo, la regla de desplegado tie-
ne que incorporar algin mecanismo para detener la construccién de los arboles de
narrowing. Con este propoésito existen varias técnicas, e.g., profundidad-acotada, ve-
rificacion de ciclos [Bol93], érdenes bien fundados [BSM92], buenos predrdenes [SGI5],
etc. En el contexto de la aproximacion dirigida por narrowing, las reglas de desplegado
se han definido mediante el uso del tipo particular de buen preorden de subsumcién
homeomorfica (véase Seccion 3.6.1).

Las reglas de desplegado basadas en un preorden de subsumciéon homeomérfica
permiten la expansién de las derivaciones de marrowing hasta alcanzar un término
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que subsume a alguno de los términos previos en la misma derivacion [AAFT98a,
AFV96, AFV9g].

El control global no puede manejarse con la misma flexibilidad que el control lo-
cal ya que repercute en la correccién del método. En el nivel local, esta flexibilidad
permite detener la construccién de un arbol en cualquier punto preservando la correc-
cion. En contraste, no se puede detener la construccién iterativa de arboles parciales
hasta que todas sus hojas estén cerradas con respecto al conjunto correspondiente de
sus nodos raiz. Esta condicién es necesaria para asegurar que la evaluacién parcial
resultante esté cerrada y, de ahi, se garantice la correccién. Por otro lado, puede pasar
que esta condicién nunca se alcance y, en este caso, el proceso iterativo se ejecuta-
ria infinitamente. Por lo tanto, el control global, incluye usualmente algin tipo de
generalizacion para forzar la terminacion del proceso. El operador de generalizacion
mas popular es el de la generalizacion mds especifica: msg (del inglés most specific
generalization) entre términos. Se dice que un término ¢ es una generalizacion de los
términos t1 y to si ambos t1 y t2 son instancias de t. Ademas, el término ¢ es el msg
de t1 y to si t es una generalizacion de t1 y to y, para cualquier otra generalizacion ¢/
de t1 y to, t' es una instancia de t.

En el contexto de la aproximacién de evaluacion parcial dirigida por narrowing, los
operadores de abstraccién se apoyan en el orden de subsumcién homeomérfica para
poder decidir cuando generalizar y cuando continuar con la construccién iterativa
de &rboles parciales de narrowing. El operador de generalizacién generalizar toma
dos conjuntos de términos (los términos que ya han sido evaluados parcialmente T;
y los términos que se van a agregar a este conjunto, R .,
la Figura 3.2) y devuelve una aproximacion correcta de T; U R
se entiende que cada término en T; U R/

calls
términos resultantes a partir de generalizar(T;, R

como se muestra en

/
calls*

es cerrado con respecto al conjunto de
! aiis)- Con la finalidad de agregar
un nuevo término, t, al conjunto actual de términos evaluados parcialmente, S, los
operadores de generalizacion proceden del modo que sigue [AFV96, AFV98]:

Por correccién

= si ¢ no subsume ningtn término en S, entonces t se agrega a S,
= si ¢t subsume algin término en S, e.g., t', se distinguen dos casos:

e sit ya es S-cerrado, entonces se descarta;

e de otro modo, ambos términos se generalizan mediante el computo del msg
de t y ', llamese ¢ y, entonces, el operador de generalizacion se aplica
recursivamente para agregar t” asi como los términos en la sustitucion de
emparejamiento (i.e., los términos en oy en o', con o(t") =ty o’ (t") = t').

La apliccion del msg implica una pérdida de informaciéon debido a la generalizacion
de los términos, por ello su uso se retarda hasta que es inevitable.
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3.7. Conclusiones

En este capitulo se han introducido los conceptos y resultados del esquema de eva-
luacién parcial dirigido por narrowing. En particular, tales resultados tienen que ver
con la correccién y la completitud del método con respecto a la estrategia de narro-
wing necesario. También se ha introducido el algoritmo general para el proceso de la
evaluacion parcial y los controles asociados, i.e., el control local y el control global.

Es importante la presentaciéon de este marco para contextualizar, en este docu-
mento, la extension al método que se propone en el Capitulo 4: la que llamamos
evaluaciéon parcial offiine dirigida por narrowing.



Capitulo 4

Evaluacion parcial offifine
dirigida por narrowing

En el marco de la evaluacion parcial dirigida por narrowing (NPE [AV02]) el me-
canismo de computaciéon simbélica que se utiliza para realizar las computaciones
parciales durante el proceso de especializacién es el propio mecanismo de narro-
wing. En este capitulo introducimos una nueva aproximacion offline al esquema
NPE. Parte de los desarrollos presentados en este capitulo estdn publicados en
[RSV05d, RSV05b, RSV07].

4.1. Antecedentes

Los evaluadores parciales se clasifican en dos grandes categorias: online y offline, de
acuerdo al momento temporal en que se consideran los aspectos de terminacién. Los
evaluadores parciales online son usualmente méas precisos ya que disponen de més
informacién. En particular, el esquema original NPE, el cual sigue la aproximacién
online, considera una variante del teorema de Kruskal (Kruskal’s Tree Theorem) lla-
mada subsumcion homeomdrfica [Leu02] para asegurar la terminacion del proceso: si
un término subsume algin término previo en la misma computacién de narrowing, se
aplica alguna forma de generalizacién—usualmente el operador de generalizacién mas
especifica—y la evaluacién parcial se reinicia con los términos generalizados [AFV98].
Sin embargo, esta precisién adicional tiene un coste asociado: las pruebas para el test
de subsumcién homeomoérfica, junto con las generalizaciones asociadas, hacen que el
esquema NPE online sea muy costoso (en términos de tiempo y espacio); por ello, no
se adapta adecuadamente a problemas realistas como la especializacién de intérpretes

61
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[Jon04].

Los evaluadores parciales offline proceden usualmente en dos etapas; la primera
etapa procesa un programa e incluye anotaciones para guiar las computaciones par-
ciales (e.g., para identificar aquellas llamadas a funciéon que pueden desplegarse sin
riesgo de no terminacion); entonces, una segunda etapa, la de evaluacion parcial pro-
piamente dicha, s6lo debe obedecer las anotaciones y, por tanto, el especializador es
mucho mas rapido que en la aproximacion online.

En las siguientes secciones planteamos los principios necesarios para el desarrollo
de una aproximacion offline a la evaluacién parcial dirigida por narrowing. Mientras
que el esquema original NPE garantiza la cuasi-terminacién de las computaciones a
partir de la aplicacién de varios tests de terminacién y operadores de generalizacién
de manera online (y de ese modo conduce a la terminacion del proceso de especia-
lizacion). Nosotros, desde una perspectiva distinta, vamos a introducir una caracte-
rizacién de programas que asegura que las computaciones de narrowing son siempre
cuasi-terminantes. Esta caracterizacion define una clase muy limitada de programas
y, por ello, planteamos un esquema de anotacién valido para la clase de programas
inductivamente secuenciales. Para procesar las anotaciones incluimos una extension
del narrowing que llamamos narrowing generalizante, presentamos varios ejemplos de
la técnica planteada y, finalmente, discutimos su eficiencia.

4.2. Cuasi-terminacién de las computaciones de na-
rrowing necesario

En el nicleo del esquema NPE encontramos un método para construir una represen-
tacion finita de un espacio de computacion (normalmente) infinito. Para ser precisos,
dado un sistema de reescritura R y un término ¢, NPE construye una representacion
finita de todas las derivaciones posibles de t—y de cualquiera de sus instancias si ¢
contiene variables—en R, y entonces, extrae un sistema de reescritura nuevo, frecuen-
temente mas simple y eficiente que el original. Dado que ¢ puede contener variables,
se requiere alguna forma de computacion simbolica. En el marco NPE se usa un re-
finamiento de narrowing para procesar las computaciones simbolicas; en particular,
narrowing necesario [AEH00] es la estrategia que presenta mejores propiedades (co-
mo se demuestra en [AHLV05]). En general, el espacio de narrowing de un término
puede ser infinito. Sin embargo, ain en ese caso, si el programa es cuasi-terminante
con respecto a la estrategia de narrowing considerada, NPE puede todavia terminar.
La razén se debe a que la evaluaciéon parcial de varias ocurrencias del mismo término
(modulo renombramiento de variables) en una computacién se puede evitar mediante
la ingercién de una llamada residual a alguna de las variantes que se han encontrado
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previamente. Esta técnica se conoce como insercion de puntos de especializacion en
la literatura de evaluacion parcial [GJ05].

Para el planteamiento de la cuasi-terminaciéon requerimos las siguientes definicio-
nes preparatorias:

Definiciéon 25 (grafo de dependencias funcionales) Dado un SRT R, su grafo
de dependencias funcionales, en simbolos G(R), contiene nodos etiquetados con los
stmbolos de funcién en D y existe un arco del nodo f al nodo g sii hay una llamada a
la funcion g en la parte derecha de alguna de las reglas en la definicién de la funcidn

-

Definicién 26 (funcidén ciclica, funcién no ciclica) Sea R un SRT. 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 4.1 Consideremos el siguiente SRT R:

t(8x)y = gxy

gx(Sy) = hxy

hZy =y

h(Sx)y = C(ix)(hxy)
ix = x

donde £,g,h,i € D son funciones definidas y Z,3,C € C son simbolos constructores.
El grafo de dependencias funcionales G(R) asoczado es como sigue:

ONONONE
En el grafo observamos que la funcidn h es ciclica mientras que £, g, i son no ciclicas.

Las funciones que no estan en un ciclo no pueden introducir computaciones no termi-
nantes (ni cuasi-terminantes) por si mismas siempre que las funciones ciclicas (a las
que invocan) no las introduzcan. Por lo tanto, centraremos nuestra atenciéon en las
funciones ciclicas. A continuacién introducimos la definicion de profundidad de una
variable:

Definicién 27 (profundidad de una variable [CK96]) La profundidad de una va-
riable T en un término constructor t, en simbolos dv(t, x), se define como sigue:

dv(c(ty), ) = 1+ maz(dv(t,,z)) siz e Var(c(ty,))

dv(e(ty),z) = =1 si x € Var(c(ty))
dv(y,z) = 0 sir=yeyeV
dv(y,z) = —1 siztyeyeV

donde c € C es un simbolo constructor con aridad n > 0.
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En la siguiente definicién introducimos la nocién de funcién no creciente, la cual,
informalmente hablando, es una funcién que siempre consume sus parametros o los
deja inalterados:

Definicién 28 (funcién no creciente) Sea R un SRT constructor lineal por la iz-
quierda. Una funcién f € D es no creciente sii cada regla f(5,) — r en la definicion
de f satisface las siguientes condiciones:

1. la parte derecha de la regla no contiene simbolos de funcion definida anidados
(i.e., simbolos de funcion definida que aparezcan en los argumentos de otro
simbolo de funcion definida) y

2. dv(s;,x) = dv(tj,x) para todos los subtérminos que estdin encabezados por un
simbolo de funcidn definida g(t,,) en r, donde i € {1,...,n}, © € Var(s;) y
jed{l,...,m}.

Ejemplo 4.2 Una funcion definida por la unica regla
£xy(S2)=C(gx) (hz)

conS,CeC yf,g,h €D, esno creciente ya que se cumplen las siguientes relaciones:

dv(x,x) =0 > 0=dv(x,x)
dv(x,x) =0 > —1=duv(zx)
dv(y,y) =0 > —1=dv(x,y)
dv(y,y) =0 > —1=dv(zy)
dv((S z),z) =1 > —-1=dv(x,2)
dv((8 z),z) =1 > = dv(z,z)

Intuitivamente, la variable x sélo se copia, la variable y no aparece en el lado derecho
de la regla y (la profundidad de) la variable z decrece.

Definicién 29 (derivacién cuasi-terminante) Una derivacion de un término t
con respecto a une estrategia de narrowing es cuasi-terminante si contiene sélo un
nimero finito de términos diferentes (mdédulo renombramiento de variables).

Ejemplo 4.3 Consideremos el SRT R de la tipica funcion length para computar la
longitud de una lista:

length |[] Z
length (x:xs) = S (length xs)
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donde S y Z € C. Dado el término inicial length x, al computar por narrowing
necesario tenemos:

length X ~(y xixs'} S (length xs’)
/\’){XS'HX”IXS”} S (S (length XS”))

a4

i.e., la derivacion de length x en R con respecto a narrowing necesario es cuasi-
terminante.

Analogamente a Dershowitz [Der87], decimos que un SRT es cuasi-terminante para
un conjunto de términos T con respecto a marrowing necesario sii todas las deriva-
ciones por narrowing necesario que se producen a partir de los términos en 7' son
cuasi-terminantes. A continuacién enunciamos una condicién suficiente para la cuasi-
terminacion:

Definicién 30 (SRT no creciente) Sea R un SRT inductivamente secuencial. R
es no creciente sii todas las funciones f € D son lineales por la derecha y no ciclicas
0 no crecientes.

Aunque en la Definicién 30 solo consideramos programas inductivamente secuenciales,
la restriccion a SRTs inductivamente secuenciales no es realmente necesaria (i.e., bas-
taria con SRTs constructores lineales por la izquierda). Sin embargo, imponemos esta
condicion porque el narrowing necesario solamente esta definido para esta clase de
SRTs. Por otro lado, la linealidad por la derecha es necesaria, no sélo para garantizar
la cuasi-terminacién (como veremos méas adelante), sino también para asegurar que
el desplegado de funciones no introduce computaciones repetidas.
A continuacién formulamos nuestro resultado de cuasi-terminacion:

Teorema 31 Si R es un SRT no creciente, entonces R es cuasi-terminante para
cualquier término lineal con respecto a narrowing necesario.

Para demostrar el Teorema 31, necesitamos primero algunas nociones preliminares:

Dado un SRT no creciente R y una funcién no ciclica f € D, denotamos mediante
path(f) la longitud del camino més largo desde el nodo f en G(R) hasta un nodo ter-
minal (i.e., un nodo sin arcos salientes) o bien a un ciclo; para una funcion ciclica f,
establecemos path(f) = 0. Definimos ahora la complejidad: comp(t), de un término ¢
como el multiconjunto finito (path(f1),...,path(f,)), donde fi,..., f, son los simbo-
los de funcién definida de ¢. La complejidad de un término proporciona informacion
acerca de la distancia de este término hasta el punto en el que la computaciéon se
termina o bien entra en un ciclo.
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Consideremos ahora el orden total bien fundado <, sobre multiconjuntos de
complejidades mediante la extensiéon del orden bien fundado < sobre los naturales IV
al conjunto M (IN) de multiconjuntos finitos sobre IN. El conjunto M (IN) esté& bien
fundado bajo el orden <,,.; ya que IN esta bien fundado bajo <. Sean C,C’ dos
multiconjuntos de complejidades, entonces C' <,y C' & 3IX C C, X’ C (' tal que
C=(C"-X"YUX yVne X, In € X'.n<n/,donde < es el orden estricto habitual
sobre IN. Diremos C <, C' si C =C" 0 C <;ui C'.

Dado un término ¢, su profundidad se expresa con depth(t):

depth(z) = 0 sizeV
depth(h(s1,...,8m)) = 1+ max(depth(s1),...,depth(sm)) siheF,
m =0

Usaremos esta nocién en la demostracion para establecer un limite en la profundidad
de los términos computados.

Demostracion. Para demostrar el Teorema 31, probaremos que hay un limite en la
profundidad de los términos computados, porque esto implica que sblo se puede ob-
tener un niumero finito de términos diferentes (médulo renombramiento de variables)
por narrowing necesario.

Consideremos una derivacion arbitraria (posiblemente infinita) de narrowing ne-
cesario para un término lineal ¢t en R. Asociamos un par (Cs, Ds) a cada término
s en esta derivacion, donde Cy = comp(s) es la complejidad de s y Dy = depth(s)
es su profundidad. Trivialmente, para cada paso de narrowing necesario, s ~ ',
en esta derivacion, sus pares asociados, (Cs, Ds) v (Cy, Dy), cumplen la condicion
Cys <mu Cs (va que Cs = Cy cuando una funcion ciclica es desplegada y Cyr <y Cs
cuando una funcién no ciclica es desplegada). Por lo tanto, para probar que la de-
rivacién considerada por narrowing necesario es cuasi-terminante, basta probar que
cada subderivacion (posiblemente infinita) en la cual el primer componente perma-
nece sin cambio s6lo puede contener un nimero finito de términos distintos médulo
renombramiento de variables.

Consideremos una de las subderivaciones: tg ~ t; ~ to ~ ... Ahora, vamos a
considerar un reordenamiento de la derivacién en el cual los redexes se van a ex-
plotar en el orden més a la izquierda y mas interno. Ademés, consideramos que en
la derivacién reordenada sélo se computan unificadores méas generales, restringidos
a las variables de Var(s;—1) (en lugar de unificadores simples, i.e., no se anticipan
algunos enlaces como en A [AEHO00, Def. 13]). Esta derivacién més interna se denota
PO S0 ~*pi Ri,01 S1 ~“pa,Ra,o0 S2 ~“ps,Rs.0s --- s claro que, la subderivacion ori-
ginal es cuasi-terminante sii la subderivacién reordenada es cuasi-terminante. Estas
condiciones sobre la subderivacién considerada simplifican el resto de la demostracién.
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Consideremos el primer paso de narrowing, So ~p,.Rr;,0; 51, €0 la subderivacién.
Las reglas de R son lineales por la derecha, lo que implica s1 = so[61(71)]p,, don-
de §1 = 61 U oy es el unificador mas general de sglp, y l1, con R1 = (lh. — r1) y
o1(solp,) = 01(l1), i.e., los enlaces en o1 no necesitan aplicarse a so[01(r1)]p,. Por la
Definicién 28, como la funcién desplegada es no creciente tenemos que dv(s),x) >
dv(t);, ) para todos los subtérminos encabezados por un simbolo de funcion g(t,) en
r1, donde Iy = f(s)), i € {1,...,n}, x € Var(s;) y j € {1,...,m}. Como 6; sblo
contiene enlaces para las variables en Var(ly), la profundidad de 6;(r1) esta limita-
da por max(depth(solp, ), depth(rilp,,),- .-, depth(rilp,, )) + k, donde pi1,...,pin,
son las posiciones de los subtérminos encabezados por simbolo de funcién en r; y k
es un numero finito para tomar en cuenta la profundidad de los constructores de-
mandados por las funciones mas externas en sg (e.g., k = 0 si py = €). Si 61(r1)
adin contiene redexes de narrowing necesario, entonces tenemos otro paso de narro-
WING, S1 ~py Ra,o0 52, donde so = $1[02(r2)]p, v d2 = 02 U 02 es el unificador més
general de s1]p, v l2, con Ry = (Ia — 72) y 02(81]p,) = 602(l2). Nuevamente, dado
que la funcién desplegada es no creciente, la profundidad de 65(r3) esta acotada por
max(depth(si|p,), depth(ralp,, ), - - ., depth(ralp,,,)) + k, donde pay,...,pan, son las
posiciones de los subtérminos encabezados por simbolo de funcion en r5. Ademés,
puesto que s1|p, es un subtérmino de 61(r1), i.e., s2 = s[01(r1)[02(r2)]ps]p, , tenemos
que 02(r2) esta acotado por:

max(depth(solp,),

depth(rl ‘Iln)a SR depth(?“l |P1nl )?
depth(TQ‘Pn)a SR depth(/r2|p2ng )) +k

Extendiendo este resultado a la subderivacién (posiblemente infinita) donde sglp, es-
t4 completamente computada por narrowing, tenemos que s;|,, estid acotado en la
derivacién por:

max(depth(solp, ),
depth(ri|pi,)s - -, alepth(rﬂpln1 ),

—

depth(ry,
+k
donde ry,...,ry, son las partes derechas de las reglas en las definiciones de todas las
funciones no crecientes y pj1,...,Pjn;, 1 < j < m, son las posiciones de los subtér-
minos encabezados por simbolo de funcién en tales partes derechas. Dado que hay
un limite para la profundidad de los términos encontrados durante la reduccién del
redex mas interno solp, , s6lo se puede obtener un nimero finito de términos diferentes

Pt )5 - - > depth(rp,

modulo renombramiento de variables.
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Una vez que Sg|p, estd completamente computado por narrowing, distinguimos
dos casos: si una funcién no ciclica es desplegada, la demostraciéon concluye toda vez
que esta reducira estrictamente el primer componente del par asociado; si una funciéon
ciclica es desplegada, entonces se puede realizar un razonamiento similar sobre el nuevo
redex. Por lo tanto, la profundidad de los términos computados en cada subderivacién
donde el primer componente permanece sin cambios esta acotado por:

I x maz(depth(solp, ),
depth(rilpy,)s - -, depth(r1|p1nl ),

—

depth(ry,
+ K

para una k' suficientemente grande (pero finita), donde ! es el namero de funciones

Pt )5 - -+ > depth(rp,

no ciclicas en sg, lo cual concluye la demostraciéon. O

El anélisis de la cuasi-terminacién del mecanismo de narrowing implica sus propias
particularidades, i.e., no hay una similitud clara entre cuasi-terminacién con respecto
a narrowing necesario y las condiciones relacionadas en la reescritura de términos.
Por ejemplo, consideremos el siguiente SRT:

fZy =y
ft(8x)y = £x(8y)

el cual viola las condiciones necesarias para los SRTs no crecientes, con Z,S € C y
f € D. Este SRT es trivialmente terminante con respecto a la reescritura (a pesar de
que el segundo argumento es creciente), ya que el primer parametro de la funcion £
decrece estrictamente con cada llamada recursiva. Sin embargo no es cuasi-terminante
con respecto a marrowing necesario, como se muestra en la siguiente computacion
(infinita):
fxy xS %'} £ x' (S y)
/\’){x’»—>S x''} fx” (S (S Y))

~r

Existen otras aproximaciones al andlisis de terminacién relacionadas, como la termi-
nacion por “cambio de tamailo” de los argumentos (size-change analysis [LJBAOL])
adaptada a SRTs en [TGO05]. Inicialmente, esta aproximacion no es util para garantizar
la cuasi-terminacion por narrowing necesario (si no se hace una adaptacion del marco
al contexto de los lenguajes 16gico funcionales, como hacemos en el Capitulo 6), ya
que sélo asegura que algunos pardmetros decrecen (pero no todos ellos) lo cual no es
suficiente en nuestro contexto, donde todos los pardmetros podrian ser desconocidos
(i.e., variables libres).
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La linealidad por la derecha es un requisito esencial inclusive para las funciones
més simples. Consideremos, por ejemplo, las siguientes funciones no crecientes:

fZy =y
f(Sx)y = fxy
gx = fxx

donde Z,5 € Cy f,g € D. Se trata de un SRT que viola las condiciones de programas
no crecientes. En concreto, la funcién g adolece de linealidad por la derecha, lo que
provoca que la propagacion de los enlaces (debidos a un paso de narrowing) de la
variable repetida de lugar un argumento creciente:

Ex o fxx sy £ (5%)
’\’}{X”—'S X”} f XH (S (S X”))

laed

Asi pues, cuando se viola la linealidad por la derecha el programa se convierte en no
cuasi-terminante.

Veamos ahora cémo el uso de la estrategia de narrowing necesario es crucial,
i.e., no se asegura la cuasi-terminacién para otras estrategias de narrowing (e.g.,
narrowing innermost). Por ejemplo, en el siguiente SRT todas sus reglas son lineales
por la derecha y las funciones ciclicas no contienen anidado ningin simbolo de funcién
definida por el usuario:

fx = ghx)

gx = x

hZ = Z
h(Sx) = S(hx)

por tanto, con narrowing necesario se consiguen computaciones cuasi-terminantes
mientras que la estrategia de narrowing innermost produce la siguiente derivacién no
cuasi-terminante:

fx ~i4q g (h X) xS '} g (S (h X/))
~ s xrp 8 (8 (8 (hx")))

~>

Por otro lado, las caracterizaciones mas cercanas a nuestra aproximacién han sido
presentadas por Wadler [Wad90] y Chin y Khoo [CK96]. Wadler introdujo la nocién de
funciones treeless para asegurar la terminacion del proceso de deforestacion [Wad90].
Las funciones treeless son una subclase de nuestras funciones no crecientes donde
todas las llamadas a funciéon en las partes derechas de las reglas solo tienen variables
en sus argumentos.
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Chin y Khoo [CK96] introdujeron la clase de los consumidores no crecientes y
probaron que cualquier conjunto de funciones mutuamente recursivas que sean consu-
midores no crecientes se pueden transformar en un conjunto equivalente de funciones
treeless de forma que la técnica de deforestacion se puede aplicar. Esta caracterizacion
difiere de la nuestra principalmente en dos puntos. Primero, Chin y Khoo solo exigen
llamadas a funcion lineales en las partes derechas de las reglas (en lugar de exigir la
linealidad en toda la parte derecha de las reglas, como nosotros lo exigimos). Esta
definiciéon (menos restrictiva) no es correcta en nuestro contexto. Consideremos, por
ejemplo, los siguientes consumidores no crecientes de acuerdo a Chin y Khoo [CK96]:

fx = C(gx)x
g(Sx) = gx
RSy = x

donde C,8 € C y f,g,h € D. Aqui, dado el término inicial, h (f x), el narrowing
necesario genera una derivacion infinita que no es cuasi-terminante:

h (fx) ~q h (C (g %) x)
xS x'} h (C (g X/) (S XI)))
xS 2} h (C (g X//) (S (S XN)))

Ny

En segundo lugar, Chin y Khoo no aceptan llamadas a funcién anidadas en la parte
derecha de ninguna regla del programa (nosotros imponemos la misma restriccién pero
s6lo en las funciones ciclicas). Por contra, nosotros aceptamos términos arbitrarios
(lineales) en las partes derechas de las funciones no ciclicas, 1o que nos permite abarcar
un rango mas amplio de funciones.

La cuasi-terminacién es una propiedad muy importante para el anéalisis y transfor-
macién de programas, e.g., para la especializacién de programas, ya que generalmente
la cuasi-terminaciéon implica la terminacién del proceso, como mostramos en la seccién
que sigue.

4.3. Del esquema NPE online al esquema NPE offi:-
ne

La formulacién original del esquema NPE asegura la terminacién en el estilo online
(ver, e.g., [AHV02, AV02, AFV98]), i.e., durante la evaluacién parcial se utilizan di-
ferentes tests de terminacion y operadores de generalizacién para garantizar que sélo
sea computado un ntmero finito de términos diferentes (médulo renombramiento de
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variables). Como se ha dicho, este esquema lleva a cabo optimizaciones muy poten-
tes, aunque resulta muy costoso (en términos de consumo tanto de tiempo, como de
recursos de célculo) y, de esa manera, no se adapta de manera adecuada a la optimi-
zacion de aplicaciones realistas. Con el fin de remediar esta situacién, en esta seccién
introducimos un método NPE maés rapido que asegura la terminacién de manera of-
fline mediante la inclusién de una etapa de pre-proceso basada en la nocion de SRT
no-creciente.

En principio, un método NPE simplista podria restringir los programas para es-
pecializacién a SRTs no crecientes ya que no se requeriria la aplicaciéon de tests de
terminacién ni generalizaciones durante el proceso de evaluacién parcial, toda vez que
las computaciones por narrowing necesario a partir de SRTs no crecientes ya son cuasi-
terminantes (cf. Teorema 31). Este enfoque daria lugar a una herramienta NPE muy
rapida en la que s6lamente se aplicarian tests de igualdad moédulo renombramiento
de variables. Desgraciadamente la clase de programas susceptibles de transformacion
por ese método seria muy restrictiva.

Por todo lo anterior, consideraremos ahora una clase mas amplia de SRTs, i.e.,
la clase de programas para los cuales NPE fue originalmente definido: los programas
inductivamente secuenciales y definiremos un algoritmo que anote las expresiones que
pueden causar la no-cuasi-terminacion de las computaciones por narrowing necesario.
Tales anotaciones serdn mas tarde utilizadas por una relacién de narrowing necesario
extendida para que sea capaz de generalizar los subtérminos probleméaticos.

Definimos Fo = F U {e}, donde e ¢ F es un simbolo nuevo. Dado el SRT R, la
anotacion del término ¢ se consigue reemplazando ¢ por e(t). Las funciones auxiliares
que se muestran a continuacién seran usadas 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) devuel-
ve una generalizacion de ¢ mediante el reemplazo de los subtérminos anotados por
variables nuevas.

aterms(z) = @ siz eV
aterms(h(t,)) = Ui, aterms(t;) siheF,n=0
aterms(e(t)) = {t} Uaterms(t)

Aqui, la expresion aterms(t) C 7 (F,, V) devuelve el conjunto de subtérminos anota-
dos (los cuales pueden incluir anotaciones) en t € 7 (F,, V).
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En los ejemplos que siguen ilustramos el uso de las funciones gen y aterms:

gen(£ x (g (b y))) = fx(g(hy))
gen(tx o(g (hy) = fxu
gen(f x o (g o(hy))) = fxw

aterms(f x (g (b y))) {}
aterms(f x (g (hy))) = {g(hy)}
aterms(f x o (g o(hy))) = {g e(hy), hy}

Ahora, nos centramos en definir una transformacién para la anotacién de programas
inductivamente secuenciales. Intuitivamente, revisaremos las partes derechas de las re-
glas y anotaremos aquellos argumentos de llamadas a funcién que contienen simbolos
de funcion definida (evitando funciones anidadas) o bien, sus argumentos crecientes.
Las anotaciones van de fuera hacia adentro, i.e., cada subtérmino anotado sera tra-
tado de manera similar a la parte derecha original de la regla (de esta manera se
pueden presentar anotaciones anidadas); finalmente, todas las ocurrencias repetidas,
excepto una, de la misma variable son anotadas para garantizar la linealidad. Mé&s
formalmente,

Definicion 32 (ann(R)) Sea R = {l; — r; | i =1,...,k} un SRT inductivamente
secuencial sobre F. El SRT anotado, ann(R), sobre Fo se da por el conjunto de reglas
{li=rl|i=1,...k} donde r,, i=1,...,k, se computa como sigue:

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

2. Si root(l;) es ciclica, entonces r; se obtiene a partir de qs(l;,r;) anotando el
menor nimero de variables tales que gen(t) sea lineal para todo t € {qs(l;,r;)}U
aterms(qs(l;,r;)).

En la Definicién 32 se hace uso de la funcién gs la cual mostramos en la Figura 4.1.
Basicamente, la funcion auxiliar ¢s ignora los simbolos constructores hasta que en-
cuentra un subtérmino encabezado por un simbolo de funcién definida f(¢1,...,tn).
Entonces, para cada argumento t;, se procede (llamando a ¢s’) como sigue:

= si ¢; es un término constructor y todas las variables cumplen 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;.
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t si t €V es una variable
gs(l,t) = clgs(l,ty)) sit=c(tn),ce€C,yn>=0
’ f(th) sit=f(t,), feD,yt;=qs(l,t;)
paratodot=1,...,n,n >0
t sit e T(C,V) es un término constructor

y dv(pi,x) > du(t, x)
para toda z € Var(p;),i=1,...,n
o(qs(f(Pn),t)) en caso contrario

Figura 4.1: Funciones auxiliares ¢s y ¢s'.

De manera trivial, para cualquier SRT no creciente R, tenemos que ann(R) = R.
Ademas, si R es un SRT inductivamente secuencial entonces ann(R) también lo es,
va que las partes izquierdas de las reglas no se modifican.

Notemos que la Definicién 32 es indeterminista ya que no establece que ocurren-
cia de una variable deberia dejarse sin anotar cuando hay ocurrencias repetidas de
la misma variable. En algunos casos, esta decisién puede afectar el resultado de la
evaluacion parcial. El problema se podria resolver, en algunos casos, permitiendo al
programador seleccionar la variable estatica que deberia permanecer sin anotacion.

Ejemplo 4.4 Consideremos el programa inductivamente secuencial R:

fZy =y
f(Sx)y = gx(fx(Sy))
gXy = gyx

donde £,g € D y Z,S € C. El SRT anotado, ann(R), es como sigue:

fZy =y
f(Sx)y = gxe(fx o(Sy))
gxy = gVyX

Observemos que las ocurrencias repetidas de x en la sequnda regla no se deben anotar
toda vez que:

aterms(gx o(fx o(Sy)))={fx ¢(Sy), (Sy)}

y, en este caso, gen(t) es lineal para todo

te{gx o(fx o(Sy)), £x o(Sy), (Sy)}
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i.e., g(x,wi), £(x,wa), y (S y) son términos lineales, donde wy y wy son variables
nuevas.

En el esquema original NPE las computaciones parciales se realizan por medio de
narrowing necesario; a continuacién, vamos a extender esta relacién con la finalidad
de que el mecanismo pueda procesar (generalizar) los subtérminos anotados para
asegurar asi la terminacién del proceso de evaluacién parcial.

Definicién 33 (narrowing necesario generalizante) Sea R un SRT inductiva-
mente secuencial anotado sobre F,. La relacion de narrowing necesario generalizante,
en simbolos ~~, se define como la menor relacion que satisface:

narrowing necesario
g
t
SR b siroot(s) €D yseT(F,V)

S, t

(generalizacion)
t € {s} Uaterms(s)

pav—r siroot(s) €D ys & T(F,V)

(descomposicién)
s=c(t1,...,tn) Nie{l,...,n}
S ~e t;

si root(s) € C

Una derivaciéon de narrowing necesario generalizante s ~-» ¢ se compone de pasos
de narrowing necesario (para términos encabezados por un simbolo de funcion sin
anotaciones), de generalizaciones (para términos anotados), y de descomposicion de
constructores (para términos encabezados por un constructor sin anotaciones), donde
o es la composiciéon de las sustituciones que etiquetan los pasos de narrowing necesario
propiamente dicho. Notemos que toda vez que narrowing necesario computa solo a
forma normal en cabeza (i.e., una variable o un término encabezado por constructor),
la regla de descomposicién se requiere para asegurar que todas las posibles funciones
internas sean eventualmente evaluadas parcialmente.

Una observacién interesante es que el paso de generalizacion es en cierta forma
equivalente a la operacién de splitting de la deduccion parcial conjuntiva (conjunctive
partial deduction, CPD) de programas 16gicos [DGJ199]. Mientras que la CPD con-
sidera conjunciones de 4tomos, nosotros tratamos con términos que pueden contener
simbolos de funcién anidados. Por lo tanto, el aplanamiento mediante la generaliza-
cion de una llamada a funcién anidada es basicamente equivalente a aplicar splitting
a una conjuncion (en ambos casos se pierde cierta informacioén).

El siguiente resultado muestra la correccién del algoritmo de anotacion.
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Teorema 34 Sea R un SRT inductivamente secuencial y t un término lineal. Cada
derivacion de narrowing necesario generalizante parat en ann(R) es cuasi-terminante.

Esquema. A continuacién presentamos el esquema de la demostracion. Esencialmente,
ann(R) devuelve un SRT nuevo, el cual no es no creciente pero que se puede descom-
poner en un namero de SRTs que se comporten como SRTs no crecientes con respecto
a narrowing necesario. Para ser precisos, consideremos un SRT inductivamente se-
cuencial R. Entonces, cada SRT R; que se obtiene a partir de ann(R) mediante el
reemplazo de cada regla (I — r) € ann(R) por una regla (sin anotacion) I — gen(t),
donde t € {r}Uaterms(r), es un SRT no creciente excepto por el hecho de que puede
contener algunas variables extra (i.e., variables que aparecen en el lado derecho de al-
guna regla pero que no aparecen en la parte izquierda correspondiente). Por ejemplo,
el SRT anotado del Ejemplo 4.4 se descompone en los siguientes conjuntos de reglas:

Ri = { fzy=y, f(Sx)y=gxuw,
EXy=gyx }

Re = { fZy=y, f(Sx)y=1fxwuy,
EXy=gyx }

Ry = { fzy=y, f(Sx)y=8y,
EXy=gyx }

Dado que las variables extra no afectan la demostracion del Teorema 31, la afirmacion
se cumple a partir de la equivalencia entre las derivaciones de narrowing necesario
generalizante en ann(R) y las derivaciones de narrowing necesario en cada R;. O

4.4. El método de evaluaciéon parcial offiine dirigido
por narrowing

En la presente seccién, primero describimos el método offline NPE, el cual se basa
en el uso de programas anotados que son procesados con narrowing necesario genera-
lizante. A continuacion ilustramos el nuevo esquema por medio de algunos ejemplos
seleccionados y, finalmente, presentamos un resumen de experimentos llevados a ca-
bo con un prototipo implementado (con la aproximacién de NPE offline) donde se
muestran las ventajas con respecto al método NPE anterior (online).

4.4.1. Descripciéon del método NPE offiine

En nuestra aproximacién NPE offline, a partir de un SRT inductivamente secuencial
R, aplicamos una primera etapa que consiste en computar la anotacién del SRT:



76 CAPITULO 4. EVALUACION PARCIAL NPE OFFLINE

ann(R). Enseguida, la seqgunda etapa—TIa de la propia evaluaciéon parcial—toma el
SRT anotado ann(R) junto con un término inicial (lineal); ¢, construye el arbol (finito)
de narrowing necesario generalizante para t en ann(R) y extrae del arbol el programa
evaluado parcialmente (residual).

Esencialmente, los programas residuales se extraen mediante la formacién de los
llamados resultantes, o(s) — rann(t), para cada paso de narrowing necesario s ~, t
en el arbol de narrowing necesario generalizante considerado. La funciéon rann elimina
las ocurrencias de “o” en un término t.

En general, las partes izquierdas de las reglas no tienen la forma f(s1,...,5sn),
con s, términos constructores, es decir, no son legales ya que algtin s; puede contener
simbolos de funcién definida. Por tanto, es necesario restaurar la disciplina de cons-
tructores del programa original. Para ello se aplica el renombramiento independiente
p de términos introducido en la Seccion 3.4.

Basicamente, el paso de especializacién del esquema NPE offline procede como
sigue: dado el programa anotado ann(R) y un término lineal ¢, se lleva a cabo la
construccion del arbol de narrowing necesario generalizante para t en ann(R), donde
ademés, se realiza un comprobacién para verificar si se ha computado alguna variante
del término actual, en cuyo caso, se detiene la computacién. La cuasi-terminacién de
las computaciones por narrowing necesario generalizante (Teorema 34) garantiza que
el arbol construido es finito. Una vez que ya se ha construido el rbol, computamos el
renombramiento independiente p para el conjunto de términos {s | s ~», t}. Mientras
la funcién p es suficiente para renombrar las partes izquierdas de los resultantes, las
partes derechas requieren una funcién mucho méas elaborada, ren, (definida en la
Seccion 3.4), la cual reemplaza recursivamente cada llamada a funcién en un término
por la llamada a la funcién renombrada por p.

A continuacion introducimos formalmente el método NPE offline:

Definicion 35 (NPE offtine) Sea R un SRT inductivamente secuencial y f(Tn)
un término lineal con f € D. Esto no es una restriccion ya que uno puede, de mane-
ra olternativa, considerar un término arbitrario t agregando simplemente una nueva
definicion de funcién f(T,) —t a R, donde T,, son las diferentes variables de t.

La NPE offline de R con respecto a f(T,) se obtiene como sigue:

1. Primero, computamos el SRT anotado ann(R).

2. Entonces, construimos un drbol (finito) de narrowing necesario generalizante,
7, para f(ZTn) en ann(R), donde cada derivacion termina cuando llega a un
término constructor o a un término encabezado por un simbolo de funcidn que
es un renombramiento de las variables de algin término previo en la misma
derivacion (o en alguna previa).
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3. Finalmente, el SRT residual contiene una regla (renombrada)
a(p(s)) — ren,(rann(s’))

por cada paso de narrowing necesario propiamente dicho s ~, s' en 7. Aqui, p
es un renombramiento independente de {s | s ~, s’ € T}.

Por simplicidad, en la Definicién 35, extraemos un resultante por cada paso individual
de marrowing necesario. Es claro que son posibles algoritmos méas refinados para la
extraccion de resultantes a partir del arbol de narrowing necesario generalizante; e.g.,
en algunos casos, uno puede extraer un soélo resultante asociado a una secuencia de
pasos de narrowing en lugar de solamente a un paso de narrowing.

Como resultado de la evaluacion parcial pueden aparecer algunas funciones in-
termedias (innecesarias) en el programa residual. No obstante, este tipo de reglas
redundantes pueden evitarse mediante un post-proceso de desplegado [JGS93]. Una
regla que define a una funcién f se considera redundante [AHV02] si:

1. f no pertenece al conjunto de llamadas a funcién originales a evaluarse parcial-
mente.

2. f se llama s6lo una vez en el programa residual.
3. f no es recursiva.

cuando la funcién f es redundante, el proceso de post-proceso de desplegado actua
del siguiente modo: la llamada a la funcién f se despliega y su definicion se retira del
programa final residual.

A continuacion establecemos la correccion y terminacion de este método de eva-
luacién parcial.

Teorema 36 Sea R un SRT inductivamente secuencial y f(Tr) un término lineal con
f € D. El algoritmo de la Definicion 35 siempre termina y lleva a cabo la computacion
de un SRT inductivamente secuencial R’ tal que narrowing necesario computa los
mismos resultados para f(T) en R y en R'.

Demostracion. A continuacién bosquejamos la demostraciéon de este resultado. La
demostracién completa se puede seguir a partir de los resultados y nociones técnicas
presentadas en los trabajos de [AFV98] y [AHLV05]. Basicamente, establecemos una
correspondencia entre nuestro método de NPE offline y el esquema original (online).

Como ya se ha visto en la Seccién 3.6.2, el algoritmo original [AFV98] es paramé-
trico con respecto a la relacion de narrowing que se usa en la construccién de arboles
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parciales, la regla de desplegado que determina cudndo y c6mo terminar la construc-
cion de tales arboles, y el operador de generalizacion que se usa para garantizar que
el nimero de arboles se mantenga finito. Haciendo uso de la parametricidad y dado
un arbol de narrowing necesario generalizante, 7, para f(T,) en ann(R) mostramos
que el conjunto de términos {s | s ~, t € 7} computados por la Def. 35, se puede
computar ademés por una instancia apropiada del citado algoritmo.

Para este propoésito, consideramos una regla para desplegar que sélo ejecuta un
paso de narrowing necesario, i.e., desplegar(T,R) = {o(t) — s | t ~, s}, el cual es
claramente terminante. Por otro lado, el operador de control global est4 definido por:

generalizar(T,{r1,...,rn}) =T U{s |1 =, iy 7} lejc s, i=1,...,n}

donde r; ~; r denota que r; € T (F,,V) es el término asociado (posiblemente ano-
tado) a r; en el arbol de narrowing necesario generalizante 7, y 7} /¢ s denota que
existe una secuencia (posiblemente vacia) de pasos de narrowing necesario generali-
zante a partir de r a s la cual aplica s6lo pasos de generalizacion (~,) y descompo-
sicién (~¢), y que ya no se puede reducir més con este tipo de pasos de narrowing
generalizante. Basicamente, nuestro operador de control global, ignora la informacion
online (i.e., el conjunto de términos en T que ya han sido evaluados parcialmente),
esto se debe a que emplea las anotaciones en 7 para efectuar su funcién. Esta defini-
cion satisface trivialmente las condiciones de operadores de control global en [AFV9§]
(i.e., todos los términos en T'U {ry,...,r,} estan cerrados con respecto al conjunto
generalizar (T, {r1,...,mn}).

En funcién de que tanto la regla de desplegado y el operador de control global son
correctos de acuerdo a [AFV9§|, tenemos que el conjunto de resultantes {o(s) — ¢ |
§ ~o t € T} estéa cerrado con respecto al conjunto de términos {s | s ~, t € 7}. Por
lo tanto, por el Teorema 4.16 en [AHLV05], narrowing necesario computa los mismos
resultados en R y en el SRT obtenido mediante el renombramiento de las reglas
en {o(s) — t |~, t € 7}. Adicionalmente, el programa residual es inductivamente
secuencial [AHLV05, Teorema 4.9]. Finalmente, la terminacion del proceso es una
consecuencia inmediata del Teorema 34. O

4.4.2. Aspectos de control

En este capitulo hemos presentado una primera aproximacion al método de evaluacién
parcial offfine dirigido por narrowing el cual se basa en la caracterizaciéon de SRTs
no crecientes, en el Capitulo 6 introducimos una aproximacién alternativa que utiliza
un formalismo llamado grafos size-change [LJBAOL]. Cada método presenta requeri-
mientos ligeramente diferentes en cuanto a los aspectos de control, a continuacién nos
centramos en la presente aproximacion.
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Para la descripcién de los dos niveles de control hacemos uso de la introduccién
formal desarrollada en la demostracion del Teorema 36. En cuanto al control local
consideramos una regla de desplegado que ejecuta sélo un paso de narrowing necesario,
i.e., t~, sy de esa forma asegura la terminacién.

Por otro lado, en el nivel global, a partir de términos en el arbol de narrowing
necesario generalizante 7, se lleva a cabo una secuencia de pasos de narrowing, que
solo aplica pasos de descomposicion (~¢) o de generalizacion (~,) hasta que ya no
se puede reducir méas con ese tipo de pasos. La secuencia puede ser vacia ya que
el término sujeto al anélisis global podria no estar anotado o no estar encabezado
por un simbolo constructor. De manera distinta al control global de [AFV98], aqui se
ignora la informacion online (i.e., el conjunto de términos 7" que ya han sido evaluados
parcialmente), i.e., para descubrir los términos que se han de especializar solo se tiene
en cuenta las anotaciones del término analizado de 7.

De este modo, el control local avanza un paso de narrowing y el control global
generaliza, descompone, y determina qué expresiones son susceptibles de computar,
asegurando que el crecimiento del arbol sea finito mientras se garantiza la correccion
(cierre) del conjunto de resultantes computado (véase Teorema 36).

El control local es trivial [PHG99], i.e., efectia sélo un paso de desplegado, sin
embargo, es adecuado ya que asegura que el conjunto de términos que han sido es-
pecializados crece en cada ciclo (del algoritmo de especializacion de la Figura 3.2)
lo que permite el acercamiento al cierre de la especializacion [AFV98] y cumple atn
con las condiciones tipicas (evitar la explosion de espacio de busqueda en los drboles
de narrowing y la duplicacion de computo). Por otro lado es un mecanismo facil de
computar, lo que contribuye a uno de los objetivos iniciales del estudio, i.e., permitir
la adaptacion del método de evaluacion parcial a programas realistas. Ciertamente se
pierde precisién pero se gana adaptabilidad del método.

4.4.3. Ejemplos

En esta seccion, ilustramos el método NPE offline introducido en el presente capitulo
por medio de algunos ejemplos seleccionados.

Especializacion de programas. Nuestro primer ejemplo ilustra el uso del método
NPE offline para la especializacién de programas. Consideremos el siguiente SRT que
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main x

]

pow x (S (S Z))

ia)

x X o(pow x (8 Z))

S T

{XHZ/XX %XH(S ) pow ;1 Ef Z)
Wi+ o(wy X wy) x % o(pow x Z)

SN N
{lez; \{W1'—>(SW€14§<} Wy X X Ws powix Z
id
W3 S (wa + w3) (s 2)

ic
Wq + W3

Figura 4.2: Arbol de narrowing necesario generalizante para main x.

ha sido anotado de acuerdo a la Definicién 32:

mainx = powx (S (S Z))
powxZ = (S2Z)
powx (Sn) = x X e(pow X n)
Zxm = Z
(Sn)xm = m+e(nxm)
Z4+m = m
(Sn)+m = S(n+m)

Los nimeros naturales se forman a partir de S y Z. Dado el término inicial main x,
construimos el arbol de narrowing necesario generalizante presentado en la Figura 4.2.
Entonces, extraemos el SRT residual asociado, el cual contiene las siguientes reglas:

main x = powp X
powy, X = X X pow; X
pPows X = X X pPOwWp X

powox = S2Z
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lenapp x y

.

len (app x y)

{zy ﬁjs}

leny len (z: app zs y)
{y»—»[]}/ \{y»—»w:ws} i/
id
z S (len ws) S (len (app zs y))
I lo
len ws len (app zs y)

Figura 4.3: Arbol de narrowing necesario generalizante para lenapp x y.

junto con las definiciones originales de “x” y “+”. El renombramiento independente
considerado es como sigue:

p=1 main x +— main x,
pow x (S (SZ)) — pows x,
pow x (SZ) +— pow; X,
pow x Z > POWp X,
XXy — XXy,
x+y — x+y }

Adicionalmente, las cuatro reglas se pueden simplificar facilmente por medio del uso
del post-proceso de desplegado del siguiente modo:

main x = x X (x X (S Z))

ya que las funciones pows, pows, y powg son solo funciones intermedias (i.e., sélo hay
una llamada a cualquiera de ellas y no son recursivas). Este ejemplo muestra que, a
pesar de la anotacién de algunos subtérminos, el poder de especializacién del esquema
original NPE (online) no se pierde con nuestra aproximacion offiine.

Deforestacion. Nuestro segundo ejemplo esté relacionado con la deforestacion de
Wadler, una técnica de transformaciéon de programas para eliminar estructuras de
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datos intermedias [Wad90]. El ejemplo considera el siguiente SRT R:

lenappxy = len (appxy)
len[] = Z
len (x:xs8) = S (len xs)
app[]y = v
app (x:xs)y = x:appxsy

donde lenapp x y computa la longitud de la concatenacién de las listas x e y. Esta
funcién no es eficiente ya que la concatenacién de x e y genera una estructura de
datos intermedia. E1 SRT R de entrada ya es no creciente, por lo tanto, tenemos que
ann(R) = R. Dado el término inicial lenapp x y, construimos el arbol de narro-
wing necesario generalizante que mostramos en la Figura 4.3. Extraemos las reglas
residuales y utilizando el siguiente renombramiento independiente:

p={ lenappxy + lenappxy,
len (appxy) +— laxy,
leny +— leny,
—

len (z: app zs y) la2 zzsy }

el SRT residual asociado es como sigue:

lenappxy = laxy

la[]y = 1leny
la(z:zs)y = la2zzsy
la2zzsy = S (lazsy)

junto con la definicién original de la funcién len. Como en los ejemplos previos, se
aplica un post-proceso de desplegado, que elimina la funcién intermedia 1a2. Podemos
observar que el SRT residual esta completamente “deforestado” (i.e., ya no se construye
un lista intermedia).

Eliminacién del orden superior. Nuestro ultimo ejemplo tiene que ver con la
eliminacién de funciones de orden superior. En algunos lenguajes de programacion,
las caracteristicas de orden superior son desfuncionalizadas [Rey98, War82], i.e., son
expresadas por medio de un programa de primer orden con un operador de aplica-
cién explicito. Por ejemplo, el SRT que sigue ha sido ya anotado de acuerdo a la
Definicion 32, e incluye la formulacion de la tipica funcién de orden superior map:

minc x = map incg x
map £ [] = []
map f (x:xs) = (apply e (f) x): (map f xs)

S x
apply incpo x = inczx

inc x
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minc x

o

map incy x

y wys}

[] (apply e 1nco) y): map incy ys)
apply (1nco map inco ys
apply wy incy

Figura 4.4: Arbol de narrowing necesario generalizante para minc x.

En el ejemplo, utilizamos el operador de aplicacién explicita apply junto con la funcion
inco (un simbolo constructor) para la aplicacién parcial.

En este ejemplo hemos anotado la ocurrencia de la variable £ de més a la izquierda
en la tercera regla del programa. Esto es esencial para obtener una definicién de primer
orden para map incg x. De hecho, si se anota la segunda ocurrencia de la variable £,
el evaluador parcial devuelve basicamente, el programa original.

Dado el término inicial minc x, se construye el arbol de narrowing necesario ge-
neralizante de la Figura 4.4. Notemos que apply w y no se reduce mas porque, como
se mencioné antes, esta llamada de orden superior contiene una variable funcional li-
bre, y asi, su evaluacion suspende (lo que significa que la definicién original de apply
deberia incluirse en el programa residual).

El renombrado independiente produce:

p={ minc x +— minc x,
map incp ys + mapinc ys,
incy +~ incy,
applywy +— applywy }

y el SRT residual computado por el método offline NPE es el que sigue:

minc x = mapinc x
mapinc [|] = []
mapinc (y:ys) = (apply inco y):mapinc ys

incy

(Sy)
apply incoy = incy
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Finalmente, usando el post-proceso de desplegado obtenemos el siguiente SRT:

minc x = mapinc x
mapinc [| = []
mapinc (y:ys) = (Sy):mapincys

donde el operador de aplicaciéon explicita apply no se requiere més. Hay que hacer
notar que esta transformaciéon produce con frecuencia mejoras muy significativas en
la velocidad de ejecucion de los programas (vease, e.g., [AHV02]).

4.4.4. Evaluaciéon experimental

El método NPE offiine, introducido en la Seccién 4.4.1 ha sido implementado en el
lenguaje declarativo multi-paradigma Curry [Han03]. Los ficheros de c6digo fuente
del evaluador parcial son piiblicos y estan en:

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

La herramienta de evaluacién parcial es puramente declarativa y acepta programas
Curry. Los programas de prueba son:

ackermann: Esta es la conocida funcién de Ackermann, en el ejercicio se especializa
la funcién para argumentos de entrada mayores o iguales a 10.

allones: El objetivo de este programa es producir automaticamente una nueva fun-
cién que transforme todos los elementos de una lista en “1”; para ello, computa
primero la longitud de la lista original y, entonces, construye una nueva lis-
ta de la misma longitud cuyos elementos son 1. Este es un ejemplo tipico de
deforestacion [Wad90].

fliptree: Este es otro ejemplo de deforestacion. Aqui, el objetivo es dar vuelta a
una estructura de &rbol dos veces para obtener asi, el arbol original. No se
proporcionan valores estaticos de entrada.

foldr.allones: El objetivo de este programa de prueba es la especializacién de una
funcién que concatena un numero de listas y, entonces, transforma todos los
elementos en 1. La funcién original se define por medio del combinador de orden
superior foldr. La especializaciéon considera que una de las listas es conocida.

foldr.sum: En este caso, producimos una funcién especializada para sumar los ele-
mentos de una lista (con un prefijo dado) mediante el uso de la funcion de orden
superior foldr.
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fun_inter: Consiste en la especializacién de un intérprete funcional simple para un
programa dado.

gauss: Aqui, el objetivo es especializar la funcién clasica de Gauss para nimeros
naturales mayores o iguales a 5.

kmp_matcher: Es un comparador de patrones especializado para un patrén dado.
Este programa de prueba se conoce como el test “KMP” [CD89).

power: Se trata del ejercicio de especializaciéon mostrado en la Seccién 4.4.3 para un
exponente definido (3).

La Tabla 4.1 muestra los resultados de los experimentos: Para cada experimento
mostramos el tiempo que emplea la herramienta de evaluacion parcial previa (NPE
online) en especializar el programa y el tiempo que le toma a la nueva herramienta
realizar la especializacion del mismo ejemplo (NPE offline). En relacion a la nueva
herramienta particularizamos en:

anot: el tiempo para analizar y anotar el programa original.

mix: el tiempo para llevar a cabo las computaciones parciales y extraer el programa
residual.

La columna “mejoral” indica el grado de mejora del programa especializado con res-
pecto al original con la técnica NPE online, y “mejora2” para la técnica NPE offline;
la “mejora” se computa con el cociente orig/espec, donde orig y espec es el tiempo de
ejecucion absoluto del programa original y especializado respectivamente. Los tiem-
pos estan expresados en milisegundos y son el promedio de diez ejecuciones en un PC
2.6 Ghz (Linux-PC, Intel Pentium IV con 1IMB de RAM). Los objetivos de entrada
se disenaron para dar tiempos de ejecucién razonablemente grandes. Los programas
se ejecutaron con el compilador curry2prolog de PAKCS [HeAE104].

Como puede verse en la Tabla 4.1, hemos reducido aproximadamente el tiempo de
evaluacion parcial a un 20% de la herramienta original NPE online, lo que significa
que nuestro objetivo principal se ha cumplido.

La mayoria de los programas de prueba ejemplifican problemas de especializacion
(en lugar de problemas de optimizacién), lo que explica los resultados tan positivos
obtenidos por nuestra herramienta NPE offline. Remarcamos, sin embargo, que el
nuevo método no es capaz de pasar el llamado test “KMP” [CD8&9] (véase el programa
de prueba kmp_matcher). Para pasar el test KMP hay dos requisitos fundamentales:
una buena propagacion de informacion y un anélisis de terminacién mas poderoso que
evite un alto grado de generalizacion. Por un lado, nuestro esquema offline propaga
informacién tanto como la anterior aproximacion online (que si pasa el test KMP),
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Tabla 4.1: Tiempos de ejecuciéon de los programas de prueba (milisegundos).

Programa NPE online mejoral NPE offline mejora2
(online) anot ‘ mix | (offline)

ackermann 20214 1.133 o1 1200 5.217
allones 4135 1.076 61 340 1.042
fliptree 275 1.015 65 245 1.010
foldr.allones 3602 1.068 143 662 1.901
foldr.sum 12265 1.149 &8 630 1.119
fun inter 14609 — 238 375 —
gauss 1738 1.009 49 916 0.991
kmp matcher 7065 7.400 110 7550 1.684
power 493 0.638 63 258 1.004
Media 7155 1.81 96.44 | 1352.89 1.75

pero nuestro andlisis de terminacion (implicito) es méas simple. Resultara interesante
investigar si una aproximacién combinada online/offline es conveniente.

Nuestro evaluador parcial trabaja bien con funciones aritméticas (programa de
prueba ackermann), con programas para la simplificacion de llamadas de orden su-
perior (ejemplos foldr.allones y foldr.sum), y con un intérprete funcional simple
(programa de prueba fun_inter), donde las mejoras no se muestran ya que el tiempo
de ejecucion del programa especializado es cero (i.e., el programa de entrada para el
intérprete se ha evaluado completamente).

4.5. Conclusiones

En resumen, hemos introducido, por primera vez, una caracterizaciéon para SRTs que
asegura la cuasi-terminacién de las computaciones por naerrowing necesario. Este es
por si solo un problema dificil, de interés particular, que no habia sido abordado an-
tes. Hemos considerado programas inductivamente secuenciales en lugar de la clase
de SRTs caracterizada (que es muy restrictiva) y hemos introducido un algoritmo que
anota aquellos subtérminos que pueden causar la no cuasi-terminaciéon por narrowing
necesario. Ademas, formulamos una extensién de narrowing necesario generalizante
guiada por las anotaciones. Finalmente, describimos el modo en que nuestros desa-
rrollos se pueden usar para definir un nuevo esquema NPE correcto y terminante,
que asegura la terminacion en el estilo offline. Los resultados obtenidos a partir de
los programas de prueba son muy positivos y demuestran la utilidad de la nueva
aproximacion.
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Por otro lado, debemos mencionar una de las aproximaciones més recientes para
asegurar la (cuasi) terminacion de programas funcionales, i.e., la aproximacion basada
en los grafos de cambio de tamafio (grafos size-change [LJBAO1]), que se han usado
ya en el contexto de evaluacion parcial en [GJ05]. Nuestro analisis de anotacion es
muy simple y de ese modo, muy rapido, por lo que es posible suponer que el uso
de una anélisis méas fino (como los grafos size-change) permita alcanzar una mayor
precisién, sin embargo, es de esperar también una repercusién negativa en el tiempo
que se emplee para el anélisis.

Adicionalmente, nuestro algoritmo para la anotaciéon de SRTs es independiente del
término inicial seleccionado para especializar y su contexto. Esto es, un SRT se anota
sOlo una vez y entonces se le puede especializar con respecto a diferentes términos
sin computar nuevas anotaciones. No consideramos el hecho de que algunos términos
iniciales podrian propagar cierta “cantidad” de informacién estatica. Esta claro que
no estamos explotando la estructura del término inicial.

Por todo ello, en el Capitulo 6 estudiamos la aplicacion de los grafos size-change
junto con un analisis tipico de tiempo de enlace: binding-time analysis. Esto permitira
por un lado, emplear un analisis mas fino de los programas y por otro, aprovechar la
propagacion de los datos estaticos en el contexto de los lenguajes 16gico funcionales.

En el capitulo que sigue mostramos la aplicacién de los conceptos aqui introduci-
dos, en el desarrollo de una herramienta de evaluacién parcial offfine.
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Capitulo 5

Implementacion del evaluador
parcial offline

En este capitulo nos centramos en la descripcién del desarrollo de la herramienta de
evaluacion parcial offline dirigida por narrowing para programas Curry. Aunque el
nuevo evaluador parcial offline es menos preciso que el anterior que sigue la aproxima-
cion online [AHV02], es méas rapido y de este modo permite abordar la especializacion
de programas mas grandes.

Para ello, describimos primero la representacién intermedia para programas Cu-
rry, enseguida detallamos las facilidades para la meta-programacién de programas en
la representacion intermedia, posteriormente, nos centramos en la exposicion de la
herramienta, y, finalmente, presentamos un ejemplo de su puesta en marcha.

Parte del material expuesto en este Capitulo se encuentra publicado en [RSV05a].

5.1. La representacion abstracta de programas

Los evaluadores parciales incluyen, regularmente, un intérprete (no estandar) [CD93].
Esto repercute en la necesidad de seméanticas operacionales muy elaboradas y, a su vez
en métodos de evaluacion parcial cada vez més complejos. En otros contextos (e.g.,
[Bon89, GK93, NPT96]) se ha aplicado con éxito una aproximacion que consiste en
considerar programas escritos en un lenguaje de programacion intermedio (con una
semantica operacional mas simple) y traducirlos automaticamente del nivel fuente a
la representacién intermedia.

Hanus y Prehofer [HP99] introdujeron una representacion abstracta de programas
logico funcionales en la cual los arboles definicionales (usados para guiar la estrate-

89
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Dy ...Dp

R 1.
D == f(z1,...,xn) =€
e T
| cler,...,en)
| f(617~":en)
| case ey of {p1—ei;...;ipn —en}
| fease ey of {p1—e1;...;pn — en}
P = c(x1,...,Zn)

Figura 5.1: Representacién abstracta de programas.

gia de narrowing necesario) se hacen explicitos por medio de construcciones “case”.
Este esquema ofrece un control més explicito y conduce a un célculo mas simple con
respecto al narrowing necesario estandar. En [AHV0O0b] se incorpor6 a la representa-
cion de [HP99] informacion acerca del tipo de evaluacion de las funciones (flexibles
o rigidas) y, posteriormente, en [AHV02] se extendi6 la representacion para cubrir
las caracteristicas extendidas del lenguaje Curry (e.g., restricciones, guardas, etc).
En la Figura 5.1 presentamos la sintaxis bésica del lenguaje sin considerar las ca-
racteristicas extendidas del lenguaje Curry. La sintaxis representa un subconjunto de
la introducida por [AHV02]. Siguiendo la terminologia de [HP99] se le denomina “la
representacion plana de programas”.

Dentro de la representacién plana de primer orden, un programa R consiste en una
secuencia de definiciones de funcién D tales que cada funcién estd definida por una
regla cuyo lado izquierdo contiene s6lamente argumentos variables. La parte derecha
es una expresion e que se compone de variables (e.g., z,y, z, .. .), constructores (e.g.,
a,b,c,...), lamadas a funciéon (e.g., f,g,...), y expresiones case para articular la
representacién del emparejamiento de patrones.

Los programas fuente escritos en Curry se pueden traducir automaticamente a la
representacion plana; de hecho, coincide con la representacion FlatCurry, utilizada
durante la compilacién de programas Curry [AH00, HeAE 04, LK99].

En este documento conservamos los dos tipos de expresiones case introducidas en
[AHV02] donde se emplean para representar funciones flezibles o rigidas. La forma
de una expresiéon case es la siguiente:

(flecase e of {c1(Tm;) — €15 Ck(Tng) — €r}
donde e es una expresion, ci,...,c, son diferentes constructores del tipo de e, y
€1,...,€, son expresiones, que a su vez pueden contener expresiones (f)case. Las

variables T,,, son variables locales que apareceran sélo en la subexpresiéon correspon-
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diente e;. La diferencia entre case y fease solo se hace patente cuando el argumento
e es una variable libre en tiempo de ejecucion: case suspende (accién que correspon-
de al principio de la residuacion de la programacion légico funcional) mientras que
fecase enlaza de manera indeterminista la variable con algin patrén en una rama de
la expresion case (principio correspondiente al narrowing). Se denominan funciones
flexibles si estén definidas s6lo por fease y rigidas si estéan definidas solo por case.

Ejemplo 5.1 Consideremos las reglas que definen la funcidn append para concatenar
dos listas:

append [] ys = ys

append (x:xs) ys = x : append xs ys

La representacion plana de esta funcion se muestra o continuacion:

append(xs,ys) = fcase xs of { [1 — ys;
z:zs — 2z : append(zs,ys) }

La parte izquierda de la funcidn tiene sélamente variables, mientras que los posibles
términos constructores estdn representados en los patrones de cada una de las ramas
de la estructura case.

5.2. Facilidades de meta-programacién en Curry

FEl lenguaje intermedio FlatCurry para representar programas logico funcionales surge
con la finalidad de ofrecer una interface comun para conectar diferentes herramientas
que manipulan programas Curry o programas escritos en algin otro lenguaje decla-
rativo légico funcional (e.g., Toy [LFSH99)).

La implementacién de nuestro evaluador parcial hace uso de las facilidades pa-
ra la meta-programacion del lenguaje Curry. Por ejemplo, las librerias FlatCurry y
FlatCurryTools contienen diversas utilidades para manipular programas en repre-
sentacién intermedia.

En FlatCurry todas las funciones se definen en el nivel méas alto (i.e., las decla-
raciones de funciones locales en los programas fuente se hacen globales por medio de
lambda lifting) v la estrategia de emparejamiento de patrones se define explicitamente
a través del uso de las expresiones case.

En este contexto, el siguiente tipo de datos representa un programa en FlatCurry:

data Prog = Prog String --nombre del médulo del programa
[String] --médulos importados
[TypeDecl] --declaraciones de tipo
[FuncDecl] --declaraciones de funcidn
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[OpDecl] --declaraciones de operadores

Por simplicidad, s6lo mostramos los tipos de datos para representar la declaracién de
funciones:

data FuncDecl = Func QName --nombre cualificado de funcidn
Int --aridad
Visibility --publica/privada
TypeExpr --tipo de la funcidn
Rule --regla de la funcidn

La estructura de datos para una funcion contiene el nombre cualificado (i.e., una tupla
con el nombre del moédulo y el nombre de la funcién) la aridad, etc. Finalmente, Rule
representa la regla tinica que constituye una funcion:

data Rule = Rule [VarIndex] Expr

De esta manera, cada funcién se representa por un sola regla cuya parte izquierda
contiene las variables diferentes ([VarIndex]) que recibe la funcion y la parte derecha
el propio cuerpo de la funcién encapsulado en Expr.

data Expr = Var VarIndex
| Lit Literal
| Comb CombType QName [Expr]
| Or Expr Expr
|

Case CaseType Expr [BranchExpr]

FuncCall | ConsCall
Rigid | Flex

data CombType

data CaseType

data BranchExpr = Branch Pattern Expr
data Pattern = Pattern QName [VarIndex] | LPattern Literal

Expr es una expresion que puede contener variables, literales (Lit Literal, un ti-
po de dato para representar una constante entera, flotante o caracter), llamadas a
funcion (FuncCall), llamadas a constructor (ConsCall), disyunciones y expresiones
case, tanto del tipo flexible como rigido. Las ramas del case se representan con el tipo
BranchExpr, que a su vez hace uso del tipo Pattern y recursivamente del tipo Expr,
i.e., puede haber expresiones anidadas.

Ejemplo 5.2 Consideremos el programa escrito en el lenguaje Curry contenido en el
mddulo: reverse.curry, que incluye la funcion rev para invertir una lista haciendo
uso de un pardmetro acumulador:
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rev xs = rr xs []

rr [] ys = ys
rr (x:x8) ys = rr xs (x:ys)

La funcion rr se representa en FlatCurry por medio de la siguiente estructura de
datos:

Func ("reverse","rr") 2 Public (FuncType ...)

(Rule [0,1]
(Case Flex (Var 0)
[Branch (Pattern ("prelude","[]1") [1)
(Var 1),
Branch (Pattern ("prelude",":") [2,3])
(Comb FuncCall ("reverse","rr'")
[Var 3,
Comb ConsCall ("prelude",":")
[Var 2, Var 1]
DI

Existen funciones (e.g., readFlatCurry) mediante las cuales es posible leer un fichero
de un programa escrito en Curry y traducirlo a c6digo intermedio FlatCurry. Una vez
que tenemos el programa en c6digo intermedio, podemos manipular las expresiones
que representan al programa y, finalmente, almacenarlo en un fichero también en
FlatCurry utilizando la funcion writeFCY.

5.3. La herramienta de evaluacién parcial

En esta seccién presentamos, primero, la semantica que sigue el evaluador parcial NPE
y después nos enfocamos en la descripcion de la propia herramienta de evaluacion
parcial offfine, las fases de las que consta y los principales procesos que realiza.

5.3.1. La semantica de residualizacion

Hanus y Prehofer [HP99] introdujeron una transformacion automética para traducir
programas inductivamente secuenciales a programas planos. También formularon una
seméntica operacional apropiada para esos programas: el calculo de narrowing pere-
zoso con arboles definicionales LNT (Lazy Narrowing with definitional Trees), el cual
es equivalente a marrowing necesario sobre programas inductivamente secuenciales.
El método de transformacion de [HP99] podria extenderse para cubrir programas que
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contengan anotaciones de evaluacion; a saber, las funciones flexibles serian transfor-
madas mediante fecase y las rigidas mediante expresiones case. Atn mas, el céilculo
LNT de [HP99] se puede extender para evaluar correctamente expresiones case/fcase.

No obstante, el uso de la semantica estandar durante la evaluacién parcial presen-
taria ciertos inconvenientes. En particular uno de lo principales problemas tiene que
ver con la propagaciéon de los enlaces de las variables hacia las partes izquierdas de
las reglas residuales [AHV0O0b]. Recordemos que un resultante o(s) = ¢ se extrae a
partir de una derivacion de narrowing s ~} t. En el contexto de los lenguajes logico
funcionales perezosos, la propagacion de los enlaces hacia atras puede provocar una
restriccion incorrecta sobre el dominio de las funciones (considerando la capacidad
para computar expresiones con forma normal en cabeza) y, de esa manera, la pérdida
de la correcciéon de la transformacion siempre que algin término con forma normal
en cabeza se evalte durante la evaluacion parcial. El siguiente ejemplo de [AHVO00D]
ilustra este punto.

Ejemplo 5.3 Consideremos el siguiente programa

isZero Z = True
nonEmptyList (x:xs) = True
foo x = isZero x : []
Enseguida, la computacion para foo y es:
foo y ~ iq (isZero y):[]
~ {y = 7z} True:[]

donde la expresion (isZero y) : []| estd en forma normal de cabeza. El resultante
asociado es:

foo Z = True:|[]

Si observamos ahora la expresion nonEmptyList (foo (S Z)), ésta se puede evaluar a
True en el programa original:
nonEmptyList (foo (8 7))
~> iq nonEmptyList (isZero (S Z)):[]

~ iq True

Sin embargo, si usamos la regla residual de foo (junto con las definiciones originales
para isZero y nonEmptyList) no podemos llegar al mismo resultado.

Si se restringe la evaluacion de las expresiones en forma normal de cabeza se puede
reducir drasticamente (en algunos casos) la capacidad de optimizaciéon de la transfor-
macion. Por ello, en [AHV0O0Db] se define una version residualizante del calculo LNT
que permite evitar esta restriccion. En el nuevo célculo, los enlaces de las variables
se codifican por medio de expresiones case (y se consideran codigo “residual”). En
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HNF
[e]]l >e€Voe=c()concelC
(le(er, -, en)]] = c([[en]], -, [[enl])

Case Eval

S [[(f) case €’ of {pr — ex}]] si [[e]] = [[¢']]

[[(f) case e of {Pr — ex}]] = { () case e of {pkkfek}k on 20 ca50
si e # casex of {...}, e¢ Vyroot(e) ¢ C

Case Select

[[(f) case c(en) of {pr — € }]] = [[o(e))]] si pi = c(@n), c€C, o ={Tn="en}

Function Eval
llgE)]] = [[o(r)]] si g(Tn) =7 € R, es una funcion
con variables nuevas y o = {T, = én }
Case Guess
[[(f)case x of {Px—ex}]] = (f)case x of {pr — [lor(ex)]]}
sio; ={x—pi}, i=1,..,k
Case-of-Case

[[(f)case ((f)case = of {Fr=rex})  [[(f)case o of
of {7 =} = {pr — (f) case e, of {#, — &/ 1}]

Figura 5.2: El calculo RLNT [AHV02].

la Figura 5.2 se muestran las reglas de inferencia del calculo RLNT (Residualizing
LNT). A continuacion explicaremos las reglas de inferencia que definen la relacion =
de un paso. Los simbolos “[” y “]” en una expresién como [¢] son puramente sintacti-
cos (i.e., no denotan “el valor de t”). De hecho, se emplean solo para guiar las reglas
de inferencia y, mas importante, para indicar qué parte de una expresion se puede
evaluar (dentro de los corchetes) y qué parte se tiene que residualizar definitivamente
(fuera de los corchetes). Las reglas del calculo RLNT son:

HNF: Las reglas HNF son para evaluar expresiones en forma normal en cabeza. Si la
expresion es una variable o un constructor constante, los corchetes se eliminan
y el proceso de evaluacién termina. En caso contrario, la evaluaciéon procede
con los argumentos. Aunque a la hora de evaluar los argumentos se presenta
cierto indeterminismo, éste puede evitarse facilmente si se considera una regla
de seleccion fija, e.g., escogiendo el argumento de mas a la izquierda que no sea
un término constructor.

Case of Case: Esta regla mueve el case externo dentro de las ramas del case interno.

Case Select: Esta regla aplica emparejamiento entre su argumento constructor y uno
de los patrones de las ramas y continta la evaluaciéon de la rama seleccionada.
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Case Eval: Esta regla inicia la evaluacién del argumento del case creando una llamada
a su subtérmino. Si hay algin progreso en la evaluacién del argumento del
case, i.e., la expresion no se suspende (lo cual se denota por el hecho de que
los corchetes son eliminados), entonces, se procede a evaluar la expresion case
resultante; en caso contrario, la expresiéon completa suspende y se devuelve la
expresion case original (sin corchetes).

Case Guess: Representa la principal diferencia con respecto al calculo LNT esténdar.
Para imitar la instanciacién de variables en pasos de narrowing necesarios LNT,
define esta regla como:

[fecase x of {pr — tx}] =° Joti)] sio={x—p}, i=1,...,k

Sin embargo, en este caso se propagan los enlaces de las variables hacia atras.
RLNT “residualiza” la estructura case y continia con la evaluacién de las dife-
rentes ramas (aplicando la sustitucion correspondiente con la finalidad de pro-
pagar los enlaces hacia adelante en la computacion). Debido a esta modificacion,
en el calculo RLNT no hace falta ninguna distincion entre las expresiones case
flexibles y case rigidas. Ademas, el calculo resultante no computa respuestas; en
su lugar, se representan en las expresiones derivadas por medio de expresiones
case con variables como argumentos.

Function Eval: Esta regla lleva a cabo el desplegado de una llamada a funcién. Es un
desplegado puramente funcional ya que los argumentos de la parte izquierda de
la funcién son todos variables.

La correccién del nuevo célculo RLNT con respecto al calculo LNT aparece en [AHV03],
primero, introducen la relacién auxiliar <, que se define como:

fease x of {Pr = ex} —o €

donde 0 = {z — p;}, ¢ = 1,... k.. Esta relacion indeterminista se va a usar para
extraer los enlaces codificados por las expresiones case residualizadas. Finalmente la
equivalencia entre LNT y RLNT se formula en el siguiente teorema:

Teorema 37 Sea e una expresion, ¢’ una expresion en forma normal en cabeza y R
un programa plano. Por cada derivacion LNT [e] =% € en R, existe una derivacion
RLNT [e] =* ¢” en R tal que e’ —? € 4>, y viceversa.

Informalmente, por cada derivacion LNT partiendo de [e] a la expresion en forma
normal en cabeza €', computando o, existe una derivacion RLNT de [e] a alguna
expresion €’ en la cual la sustitucién computada o esta codificada en e” por medio
de expresiones case y se puede obtener por una secuencia (finita) de pasos con —
(derivando la misma expresion e’).
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fichero.curry

i Fase de
aenmeneeeeeeaaanaeeee anotacion
fichero_pe.fcy

: Anotacion Fase de ﬁ
: F e especializacion J........cccoeverevverceni e,

Construccion Extraccion y SiaE

I::} del arbol de renombrado desplegado
' ! narrowing de reglas

............................................................................

Figura 5.3: Los procesos de la fase de anotacién y especializacién.

5.3.2. Fases del evaluador parcial

La herramienta de evaluacién parcial estd basada en la aproximacion offline de la
evaluacion parcial dirigida por narrowing planteada en el Capitulo 4, en la que se
distinguen claramente la fase de pre-proceso, i.e., de anotaciéon, y la de la propia
evaluaciéon parcial.

El esquema completo de la herramienta de evaluacién parcial se muestra en la
Figura 5.3. Primero, a partir del fichero de entrada fichero.curry se construye
un grafo (Definicién 25) para clasificar las funciones del programa como ciclicas o
no ciclicas; después, a partir de la informacién recogida se aplica el algoritmo de
anotacion ann(R) introducido en la Definicién 32. La salida de la fase de anotacion es
fichero_ann.fcy, el cual constituye la entrada para el primero de los tres subprocesos
de la fase de especializacién. Finalmente, obtendremos el programa especializado en
fichero_pe.fcy.

El cédigo de la herramienta de evaluacién parcial estd estructurado en varios
modulos, e.g., los de la fase de anotacion son: Graph.curry y Ann.curry, mientras que
los principales médulos de la fase de especializacion son:

GNNTrees.curry: Contiene el tipo y funciones para construir arboles de busqueda de
narrowing.

Generalization.curry: Agrupa las funciones para la generalizacion de expresiones.
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RLNT.curry: Contiene la implementacién del calculo RLNT para realizar computacio-
nes parciales.

OffPeval.curry: Es el modulo principal que contiene las funciones para la anotacion y
la especializacion de expresiones.

A continuacién abundamos en los procesos de las dos fases y también en las funciones
de los médulos mas importantes.

5.3.3. Fase de anotacion

En la Seccién 4.2 formalizamos una caracterizacién sintactica para programas, a los
que llamamos no crecientes, los cuales garantizan la cuasi-terminacién de las compu-
taciones por narrowing necesario. De manera intuitiva, los programas no crecientes
cumplen las condiciones siguientes:

= la parte derecha de cada regla en una definicién de funcion es lineal, y,

= si una funcién pertenece a un ciclo, entonces no contiene llamadas a funcién
anidadas y, ademas, debe consumir sus parametros o dejarlos sin cambio (i.e.,
la profundidad de las variables en las partes derechas de las reglas no debe crecer
con respecto a su profundidad en los parametros).

Gracias a la cuasi-terminacién de los programas es posible garantizar la terminacion
del proceso de evaluacion parcial. No obstante, la caracterizacién de programas no
crecientes es restrictiva. Para especializar una clase méas amplia de programas, la
herramienta de evaluacién parcial tomara en cuenta la clase de los programas induc-
tivamente secuenciales (i.e., basicamente, programas Curry).

Una vez computado el grafo de las funciones del programa, aplicamos el algorit-
mo ann(R) (adaptado a expresiones planas) el cual recorre la expresion, escrita en
FlatCurry, que representa el programa objeto. Durante el recorrido se anotan aquellas
expresiones que violan las condiciones de la caracterizacién de programas no crecien-
tes.

Ejemplo 5.4 Consideremos el programa gauss.curry en cédigo fuente que computa
la funcion de Gauss para nimeros naturales:

g Z Z

g (S n)

Il
+

(S n) (g n)

tZ y=y
+ (S x) S (+ xy)

<
1]
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donde + representa la funcidn (no predefinida) de la suma de nimeros naturales.
ann(R) lleva a cabo la siguiente anotacion:

g Z =17

g (Sn) =+ (Sn) (GEN (g n))
+ Z y=3

+ (8 x)y=8 (+xy)

donde (la funcidn identidad) GEN es la funcion auziliar que usamos para anotar.

La adaptacion del algoritmo para anotacién de sistemas inductivamente secuenciales
ann(R) al lenguaje FlatCurry no es dificil. Basicamente, en lugar de inspeccionar las
partes derechas de las reglas se inspeccionan las ramas de cada definicién de funcién.
Por ejemplo para la funcién “g” introducida arriba, el médulo de anotacién devuelve

la siguiente expresion en FlatCurry:

Func ("gauss","g") 1 Public (FuncType ...)
(Rule [0]
(Case Flex (Var 0)
[Branch (Pattern ("gauss","Z") [])
(Comb ConsCall ("gauss","Z") [1),
Branch (Pattern ("gauss","S") [1])
(Comb FuncCall ("gauss","+")
[(Comb ConsCall ("gauss","S") [(Var 1)1),
(Comb FuncCall ("gauss","GEN")
[(Comb FuncCall ("gauss","g") [(Var 1)]
YDHDIN

donde “GEN” est4 definida en el propio fichero a especializar.

5.3.4. Fase de especializacion

El evaluador parcial offfine dirigido por narrowing aplica tres procesos secuenciales
(Figura 5.3) a los programas FlatCurry: construccion del arbol de narrowing, extrac-
cién de nuevas reglas y renombramiento y, finalmente, el proceso de post-desplegado.

1Est4 claro que “GEN” podria ser parte de la librerfa estandar del preludio de Curry como ocurre
con la funcién “PEVAL” del evaluador parcial online original.
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Construccién del arbol de bisqueda de narrowing

Este proceso se basa en la extension de narrowing necesario generalizante (introducido
formalmente en la Definicién 33) para manipular programas anotados. Basicamente,
las operaciones efectuadas son

Generalizacién: si una expresion FlatCurry contiene anotaciones (i.e., ocurrencias de
la funcion “GEN”), la expresion es transformada en varias expresiones mediante
el reemplazo de las subexpresiones anotadas por variables nuevas.

Narrowing: si la expresion en FlatCurry es una llamada a funcién y no contiene ano-
taciones, se ejecuta un paso de narrowing necesario (empleando la semantica
RLNT).

Descomposicion: en caso de que la expresion en FlatCurry sea una llamada a cons-
tructor, entonces ésta se reduce a sus argumentos (si los hay).

Estas operaciones se aplican a una expresion inicial y subsecuentes (obtenidas por las
propias operaciones) hasta que no aparezcan nuevas expresiones diferentes (moédulo re-
nombramiento de variables). El algoritmo concreto lo detallaremos en la Seccion 5.4.3.
Las expresiones computadas y sus derivaciones conforman el drbol de busqueda de na-
rrowing necesario generalizante (la estructura de datos utilizada la mostramos en la
Seccion 5.4.1). A partir del arbol de narrowing extraeremos las reglas residuales.

Ejemplo 5.5 En la Figura 5.4 mostramos (en cédigo fuente) el drbol de bisqueda
computado por narrowing necesario generalizante para la llamada a funcion inicial

g (S (S x))

con respecto al programa anotado del Ejemplo 5.4. En la Figura 5.4, wy ... wWs Son va-
riables nuevas, los pasos de generalizacion se denotan por —., los pasos de narrowing
necesario por —, donde o es la sustitucion computada, y los pasos de descomposicion
con —c.

Extracciéon de nuevas reglas y renombramiento

El segundo proceso extrae los resultantes a partir del arbol de busqueda (con expre-
siones FlatCurry). Con este proposito, implementamos una funcion que atraviesa el
espacio de busqueda del narrowing necesario generalizante y extrae una regla residual
(sin anotaciones “GEN”) por cada paso de narrowing propiamente dicho. Esto es; no
se tienen en cuenta los pasos de generalizacién o de descomposicién a la hora de ge-
nerar el programa residual. Por ejemplo, el programa residual asociado al espacio de
bisqueda de la Figura 5.4 es como sigue:
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g (S (8x))

.

+ (8 (8 %)) (GEN (g (S x)))

ST TN

+ (8 (8 %)) w g (z x)
S (+ (8 x) wi) + (8 %) (GEN (g x))
c ) \
+ (8 x) wy + (S x) w3 gx
S (+ x wy) w2z x—8 W,
C
+ x Wy Z + (S wa) (GEN (g wa))
W1/ S (4 wo wy) + (S wa) ws g Wy
|
+ Wy Wy

Figura 5.4: Arbol de narrowing necesario generalizante para el Ejemplo 5.4.

g (8 (8x)) =+ (5 (Sx)) (g (8x))
g (8 x) =+ (8 x) (gx)
g x = fcase x of
{2z — Z;
Swi — + (S whd) (g wd) }
+ (8 (S x)) wi=S8 (+ (S x)wl)
+ (S x) wl =S8 (+ x wl)
+ x wl = fcase x of

{2z — wl;
Sw2 — S (+ w2 wl) }
Como podemos ver, los resultantes no tienen una notaciéon plana legal, i.e., no son

reglas de programa vélidas. Para ello, aplicamos el proceso de renombramiento (Sec-
ci6n 3.4). Para el ejemplo obtenemos:
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g2 (x) = +5(x,81(x))
g1 (x) = +1(x,g0(x))
go(x) = fcase x of
{ z — Z;
S wd — +1(wd,go(wd)) 1}
+2(x,wl) = 8 (+1(x,wl))
+1(x,wl) = 8 (+9(x,wl))
+o(x,wl) = fcase x of

{ zZ — wl,
S w2 — S (+og(w2,wl))}

Post-desplegado

Finalmente, el tercer proceso de la fase de especializacién lleva a cabo un post-proceso
de desplegado [JGS93] para eliminar llamadas a funcion intermedias. Esta fase ya esta-
ba incluida en el evaluador parcial online y no requirié ninguna extensiéon. En nuestro
ejemplo, la fase de post-desplegado devuelve las siguientes funciones especializadas.

gax =8(S (+x (g1 x)))
grx =8 (+x (g x))
go x = fcase x of

{2z — Z;

Sws — S (+ ws (go wd)) }
+ x wl = fcase x of

{2 — wl;

Sw2 — S (+ w2 wl) }

5.4. Construccion del arbol de narrowing

La construccién del arbol de bisqueda de narrowing es el proceso central en la especia-
lizacién de programas logico funcionales. Constituye, asimismo, la parte del esquema
de evaluacién parcial dirigido por narrowing que presenta mayores contrastes en su
aproximacion offfine con respecto a la version online. En esta seccién detallamos los
tres agpectos principales que tienen que ver con la construcciéon del drbol de busqueda
de narrowing:

= La estructura de datos donde se almacena el arbol de basqueda de narrowing.
= La seméantica para realizar computaciones parciales.

= El algoritmo de control para la construccion del arbol.
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5.4.1. Estructura de datos del arbol de biisqueda de narrowing

El nuevo tipo de dato que define la estructura para almacenar el arbol de busqueda
generado por el narrowing necesario generalizante es el siguiente:

data GNNTree = Leaf Expr
| LeafM Expr Expr
| TreeN Expr [GNNTreel
| TreeNM Expr [GNNTreel
| TreeD Expr [GNNTreel
| TreeG Expr [GNNTreel

GNNTree contiene una definicion de constructores para representar cada posible tipo
de nodo:

Leaf: para una expresion en una hoja del arbol (e.g., una llamada a constructor con
argumentos constructores o una variable).

LeafM: para una expresion cuya computaciéon ha sido detenida porque es igual mo-
dulo renombramiento de variables a una anterior que ya ha sido procesada.

TreeN: para una expresion sobre la que se aplica un paso RLNT (e.g., una llamada
a funcion, un case, etc).

TreeNM: para una llamada a funcién que se computa por primera vez (nodos memori-
zados, llamados también puntos de control). Este nodo inicialmente se etiqueta
con TreeN, pero en un segundo recorrido al arbol, posterior a la especializa-
cién, se cambia a TreeNM (tomando como base los nodos LeafM) para efectos de
extraccion del programa residual.

TreeD: para una llamada a constructor que serd descompuesta en sus argumentos.
TreeG: para una expresion que se va a generalizar y a producir varias subexpresiones.

En todos los casos [GNNTree] contendra los subarboles hijos de la expresién Expr.
Por ejemplo, el arbol de narrowing de la Figura 5.4, contiene los siguientes tres nodos
TreeNM (memorizados):

(TreeNM (+ (S x) w1) [...1)
(TreeNM (+ x wil) [...1)
(TreeNM (g x) [...1)

Encontramos, ademaés, expresiones en el arbol que no han sido procesadas (i.e., LeafM)
porque son iguales (médulo renombramiento de variables) a nodos previos

(LeafM (+ w2 wl) (+ x wl) )
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(LeafM (+ (S x ) w3) (+ (S x) wl) )
(LeafM (+ (S w4) wb) (+ (S x) wl) )
(LeafM (g w4d) (g x) )

donde la primera es la expresion suspendida, y la segunda es la variante previamente
computada. Los nodos TreeG que contienen anotaciones para generalizaciéon en el
arbol en referencia son:

(TreeG (+ (S (S x)) (GEN (g (S x)))) [...1)
(TreeG (+ (S x ) (GEN (g x))) [...1)
(TreeG (+ (S w4) (GEN (g w4))) [...1)

A continuacion presentamos dos expresiones planas que se van reducir aplicando al-
guna de las reglas de la semantica de residualizacién RLNT y que corresponden al
inicio del arbol de la Figura 5.4:

(TreeN (gauss (S (S v0))) [...]1)
(TreeN (fcase (S (S v0)) of

{z — Z;
(S v102) — add (S v102) (GEN (gauss v102))
b [...DD

La primera expresion: (TreeN (gauss (S (S v0))) [...] ) es una llamada a fun-
cion, al desplegarse se obtiene una segunda expresion, que estara sujeta a un segundo
paso de computacién aplicando otra regla de la semantica RLNT.

El médulo GNNTrees.curry de la herramienta de evaluaciéon parcial es el que contie-
ne la definicion del tipo GNNTree y las funciones correspondientes (e.g., generalizacion
de expresiones) para manipular los arboles de busqueda de narrowing.

5.4.2. RLNT

El médulo RLNT. curry de la herramienta de evaluacién parcial contiene una imple-
mentacion del célculo RLNT [AHV03] (introducido en la Seccién 5.3.1) para realizar
computaciones parciales. El niicleo de este modulo es la funcién rlnt, que toma una
expresion de entrada (sin anotaciones de generalizacion) en FlatCurry y, al evaluar-
se, produce una nueva expresiéon mediante la aplicacién de sélo una de las reglas
siguientes, de acuerdo a la forma de la expresion.

f (e1,...,e5): Se trata de una llamada a funcién. rint devuelve el cuerpo de f
desplegado.
(f)case x of {p1 — e1; ...; pr — ert: Aqui, rlnt devuelve la expresion case

con los enlaces de la variable propagados a todas las ramas del case. El case
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se devuelve al algoritmo de control del evaluador parcial para que contintie con
la evaluacion de cada una de las ramas.

(f)case (Lit) of {p1 — e1; ...; px — er}: En FlatCurry es posible que el ar-
gumento de un case sea un literal, Lit, i.e., una constante entera, flotante o de
tipo caracter. En este caso rlnt aplica el emparejamiento a uno de los patrones
y devuelve la expresion asociada. Se corresponde a la regla Case Select.

(f)case C(ey,...,es) of {p1 — e1; ...; px — er}: Se devuelve la expresion co-
rrespondiente a la rama cuyo patrén empareja con el argumento del case. Co-
rresponde también a la regla Case Select del calculo RLNT.

(f)case f(ey,...,es) of {p1 — e1; ...; px — ex}: Ahora el argumento del ca-
se es una llamada a funcion (regla Case Eval del calculo RLNT), la cual es
desplegada y el case es devuelto con su argumento desplegado.

(f)case ((f)case x of {p1 — e1; ...; px — er}) of {p;- —>e;~}: Aqui, el argu-
mento del case es otro case. En esta expresion el case externo serd pasado a las
ramas del case mas interno mediante la aplicacién de la regla Case-of-Case del
calculo RLNT.

(f)case ((f)case (exp) of {p1 — ei; ...; px — e;}) of {pj — e}}: Silaex-
presiéon case anidada contiene como argumento una expresién que no es una
variable rlnt procede con la expresiéon interna. La aplicacion recursiva de rlnt
es: ((f)case (rlnt ((f)case (exp) of {p; — e1; ...; px — er})) of
{p} — e1}) que se corresponde con la regla Case Eval del célculo RLNT.

En las reglas podemos observar que la funcién rlnt realiza la computacion especifica a
cada expresion en FlatCurry sin considerar ningtin aspecto de control de terminacion.

5.4.3. Aspectos de control

En esta seccién discutimos primero los aspectos de control del nuevo esquema offline
de evaluacién parcial dirigido por narrowing. Luego describiremos el médulo de espe-
cializaciéon 0ffPeval.curry que implementa el algoritmo principal de especializacién
de la herramienta.

Control local y control global

En el algoritmo paramétrico de evaluacion parcial dirigido por narrowing de la Sec-
cion 3.6.2, se distinguen dos niveles de control que permiten garantizar la terminacion
del proceso: el control local, el cual se computa por medio de una regla de desplegado
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y el control global que se lleva a cabo por medio del operador de generalizacién. De
manera trivial, para asegurar la terminacién del algoritmo, se debe garantizar la ter-
minacién local y la terminacion global, i.e., los arboles parciales computados por la
regla de desplegado deben ser finitos y la construccion iterativa de arboles parciales
debe concluir también.

En lo que respecta a la aproximacion offline los aspectos de control se realizan del
modo que sigue:

control local: Basicamente el control local estd determinado por el nimero de ope-
raciones del calculo RLNT que se aplican, en concreto, aplicamos un paso de
reducciéon. En la Seccién 5.4.2 se describe el médulo que computa los pasos de
reduccién por las reglas RLNT.

control global: El control global analiza la expresion a reducir si contiene algtin
subtérmino anotado o esta encabezado por constructor entonces se procede a su
generalizaciéon o a su descomposiciéon, respectivamente. El control global analiza
si hay nuevas expresiones (modulo renombramiento de variables) en cuyo caso
se deben computar; en caso contrario se concluye.

A grandes rasgos se construye un arbol de narrowing. En cada oportunidad se ejecuta
un paso RLNT (crece la rama del arbol) y se analiza la expresion resultante para
decidir si se debe continuar, descomponer, generalizar o concluir. De este modo el
crecimiento del arbol se controla de manera local y el cardcter finito del arbol se
asegura gracias al control global.

Médulo de especializaciéon

En la Figura 5.5 mostramos el algoritmo principal del médulo de especializacién
0ffPeval.curry que construye el arbol finito de busqueda de narrowing generalizan-
te. El algoritmo principal se llama (gnn) y recibe tres argumentos:

= el término inicial t que va a evaluarse parcialmente.
= ¢l programa p respecto al cual se va a realizar la especializacion.

= un estructura de datos m para llevar el registro de las expresiones computadas
(memoria).

gnn procede con la inspeccion de la expresion ¢ como se indica a continuacién:

isCons t: Sit estd formada tnicamente por llamadas a constructor, es una variable
o un literal, entonces, gnn devuelve un nodo terminal Leaf, concluyendo la
derivacién de esa rama del drbol de busqueda.
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Entrada: un programa p, un término inicial t y la memoria m
Salida: un arbol de narrowing necesario generalizante 7
Inicializacién: m—| |
Llamada inicial: gnn p t m
gnnptm
case t of
isCons t = (Leaf t, m)
isConsRooted t = (TreeD t (gnnD p t m))
hasGEN t y isOpRooted t = (TreeG t (gnnG p t m))
existsRen t m = (LeafM t, m)
otherwise = (TreeN t (gnnRLNT p t m))
Resultado: 7

Figura 5.5: Algoritmo principal del médulo de especializacion offline.

isConsRooted t: Si t es una expresion encabezada por un constructor, entonces
corresponde la creacién de un subarbol de descomposicién TreeD y el computo
recursivo de sus subexpresiones por medio de la funcién gnnD.

hasGEN t y isOpRooted t: Sila expresion t contiene anotaciones para ser generali-
zadas y estd encabezada por una llamada a funcién, entonces se crea un subarbol
de generalizacién TreeG y se computan recursivamente las subexpresiones gene-
ralizadas por medio de gnnG.

existsRen t m: Sila expresion es igual a una anterior en m por médulo renombra-
miento de variables entonces se genera un nodo terminal LeafM.

otherwise: Si ninguno de los casos anteriores se cumple se aplica un paso de na-
rrowing necesario creando el nodo TreeN para el subarbol correspondiente e
invocando la funcién gnnRLNT.

La funcién gnn se invoca recursivamente desde las funciones gnnD, gnnG y gnnRLNT.
El proceso contintia iterativamente hasta que no se producen nuevas expresiones para
computarse. De esta manera, se construye una estructura de datos finita GNNTree a
partir de las derivaciones realizadas sobre el término inicial t.

5.5. El evaluador parcial offiine en la practica

En esta seccién describimos el uso de la herramienta de evaluacion parcial offfine.
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El evaluador parcial offline se ejecuta en el compilador curry2prolog del en-
torno PAKCS [HeAE"04] de Curry. Asi, primero cargamos el médulo 0ffPEval en el
entorno de PAKCS:

prelude> :1 OffPeval

Entonces, iniciamos el proceso de especializacién con el comando annotate aplicado
al programa que vamos a anotar. En la Figura 5.6, mostramos una sesion de anotacion
para el programa simpleInt2.curry que se encuentra en el directorio ictced, con el
siguiente comando:

0ffPeval> annotate "ictccd/simpleInt2"

A continuacién, cargamos y mostramos en pantalla el programa recién anotado:
simpleInt2_ann.fcy (Figura 5.6).

Ahora, procedemos a la evaluacién parcial propiamente dicha del programa. En
la Figura 5.7 podemos observar una sesiéon de especializacién. Para ello cargamos
nuevamente 0ffPeval y mediante la orden

0ffPeval> mix "ictccd/simpleInt2"

iniciamos la transformacién del programa simpleInt2_ann.fcy; enseguida, cargamos
y mostramos en el entorno de ejecucion el programa especializado simpleInt2_pe.fcy
y, finalmente llevamos a cabo una prueba de ejecucion. La herramienta asume que la
primera funcién del programa es la que inicia la especializacion.

El usuario puede incluir en la presentacién de salida informacién de las diferentes
etapas intermedias de la especializacién activando un conjunto de banderas de tipo
Boolean en el médulo 0ffPeval. Las banderas son:

gnnFlag: Mostrar el arbol de narrowing necesario generalizante construido.

gnnMemoFlag: Visualizar el arbol de narrowing necesario generalizante incluyendo
nodos memorizados.

resulFlag: Mostrar resultantes sin renombramiento.

renFlag: Para mostrar el computo del renombramiento independiente.
renresFlag: Para desplegar los resultantes renombrados.

postFlag: El programa final después del post-desplegado.

Por omision, todos sus valores son False (i.e., no se muestra ninguna informacion
intermedia).
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‘emacsxmemm,

File Edit Options Buffers Tools InfOut Signals Help

Cwr e @&d P 7

int eval flex
int (cCst v3
int (Var vd
int (Plus 5
int (Minus v7
int (Mult w9

/ add :: Nat ->
—u:** *sghellx

(Pre-processing stage

E

offPeval> :1 ictced/simpleInt2_ann
Compiling 'icteed/simpleInt2 ann.fey' into Prolog program '/tmp/pakesprog385l.pl'. ..

offPeval> annotate "ictced/simpleInt2"

0ffline Narrowing-Driven Partial Evaluator
(Version 0.1 of July 2005)
(Technical University of WValencia)

Writing annotated program in <<ictcced/simpleInt2_ann. foy>>

icteed/simpleInt2_ann(module: simpleInt2)> :sho
No source program file available, generating source from FlatCurry. ..

—- Program file: ictccd/simpleInt2_ann

st Nat| Var Nat| Plus Token Token| Minus Token Token| Mult Token Token

data Nat = 2 | § Nat
data Token = C
main :: Nat —> Nat

int :: Token -> [Hat]

) wl
) vl
ve ) vl
v8 ) vl
v1o) vl

main v0 = int (Plus (Cst

-

Nat -> Nat
{Shell:run)--L1650--98%

(8 (8 (82)))) (cst v0)) [1 []

[Nat]

v3

lockup v4
add (GEN
minus (GEN
mult (GEN

—> Nat

vl v2

{(int v5 vl v2)) (GEN (int w6 w1 v2))
(int v7 vl v2)) (GEN (int w8 vl v2))
{(int v9 vl v2)) (GEN (int w10 vl v2))

& Aplicaciones Lugares Escritorio %@é@@% d@ [iﬂguada\u (1 emacs-x.... |:| emacs-x ] Ea guadalu I @ mié 26 de oct, 1829 )

Figura 5.6: Sesién de anotacion.
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emacsx@cmmz.dsic.upv.es

File Edit Options Buffers Tools InfOut Signals Help

Cw 0P

[ offPeval> mix "ictced/simpleInt2”
0ffline Narrowing-Driven Partial Evaluator
(Version 0.1 of July 2005)
(Technical University of Valencia)
(Partial evaluation stage ...)

Writing original program into "ictced/simpleInt2_pe. fey". ..

offPeval> :1 icteced/simpleInt2_pe
Compiling 'icteed/simpleInt2_pe. fey' into Prolog program '/tmp/pakesprog3221.pl'. ..

ictced/simpleInt2_pe (module: simpleInt2)> :show

-- Program file: ictccd/simpleInt2_pe
data Nat = 2 | S Nat
data Token = Cst Nat | Var Nat | Plus Token Token | Mihus Tokenh Token| Mult Token Token

Tain :: b -> a
main v0 = add_pel int_pe2 (int_pe3 v0)

add_pel :: ¢ -> b -> a

add_pel eval flex

add pel Z v5 = vb

add _pel (5 v304) v5 = 5 (add_pel v304 v5)

int pe2 :: a

int_pe2 = 8 (8 (5 Z))

int pe3 :: b -> a

int_pe3 v0 = v0

-- end of module ictced/simpleInt2_pe

|| ictced/simpleInt2_pe(module: simpleInt2)> main (8 (8 2))

/ Result: (8 (8 (8 (8 (& 2))))) ?
—u:*%% Xghell* {shell :run)-—-L843--Bot |
51
& Aplicaciones Lugares Escritorio %@@@% w-g]] [i guadalupe@c l [ emacsx@cm... @ dom 30 de oct, 17:35 )

Figura 5.7: Sesién de especializacion.
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5.6. Conclusiones

Para concluir, compararemos el esquema offline respecto al online desde dos puntos
de vista, primero desde el punto de vista algoritmico y luego desde la perspectiva de
la eficiencia de las dos aproximaciones.

El nuevo esquema de especializacién aporta un algoritmo de especializacién mas
simple con respecto a la aproximacién de evaluacién parcial online dirigida por na-
rrowing.

Ademés, el algoritmo de especializacién offline aplica un test muy simple para
asegurar terminacion, evitando que se computen dos expresiones iguales médulo re-
nombramiento de variables. Gracias a la propiedad de la cuasi-terminacién sobre la
que se basa el esquema offline, la terminacion estd garantizada. El test se ejecuta de
manera adecuada con expresiones grandes. Por otro lado, en el esquema online se hace
uso de un test de subsumcion homeomoérfica el cual implica un coste de computacion
(tiempo de especializacion) mayor. En la medida que las expresiones crecen es mas
costoso evaluar el test de subsumcién y, por ello, garantizar la terminaciéon es mas
complicado.

Desde un punto de vista de eficiencia diremos que los experimentos reportados
en el Capitulo 4 indican que el esquema offfine redujo significativamente los tiempos
de evaluacion parcial, es decir, el promedio de anotacién junto con especializacién es
el 20 % del promedio de tiempo requerido por la herramienta original NPE mientras
obtenemos ain mejoras en los programas especializados.
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Capitulo 6
Analisis por grafos size-change

En este capitulo presentamos una mejora al esquema de anotacién de programas para
la evaluacioén parcial offline dirigida por narrowing definido en [RSVO05b] y detallado
en el Capitulo 4. El nuevo método hace uso de la informacién proporcionada por los
llamados grafos size-change! y la salida de un analisis de tiempo de enlace (BTA, del
inglés Binding-Time Analysis) estandar para llevar a cabo las anotaciones. Parte del
material incluido en este capitulo se ha publicado en [ARSV06].

6.1. Antecedentes

En el Capitulo 4 identificamos una clase de sistemas de reescritura cuasi-terminantes
llamados mo crecientes. Esta caracterizacién es sintactica y, por lo mismo, es razo-
nablemente facil de comprobar. Sin embargo, es demasiado restrictiva para poder
aplicarse en la practica. Por ello, hemos introducido, en el mismo capitulo, un esque-
ma offline para la evaluacion parcial dirigida por narrowing basado en los siguiente
puntos:

1. La anotacién de las expresiones del programa que violan la propiedad de pro-
grama no-creciente y

2. La definicién de una extensién adecuada de narrowing necesario para realizar
computaciones parciales en la que los subtérminos anotados son generalizados
(y, de esta manera, se asegura la terminacion del proceso de especializacion).

IConservamos el nombre de los grafos en el idioma inglés para estar acordes con la reciente
literatura al respecto.

113
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Ejemplo 6.1 Consideremos el siguiente SRT:

fZy =y
f(8x)y = £x(8y)

El método del Capitulo 4 (Definicion 32), anota el sequndo argumento de la llamada
a funcion £ que se encuentra en la sequnda regla yo que no es no creciente.

fZy =y
f(Sx)y = f£x e(Sy)

Sin embargo, si llamamos a la funcion £ con un primer argumento con valor conocido
(estdtico), entonces el programa termina ya que al decrecer dicho argumento, en algin
momento se aplicaria el caso base (i.e., la primera regla) y la computacion terminaria.
La anotacion del segundo argumento implica una pérdida innecesaria de informacion
durante la especializacion.

El Ejemplo 6.1 muestra que la caracterizacién del Capitulo 4 para anotar programas
asegura terminacién pero pierde precisién. De ahi que resulte necesario un método de
anotaciéon més preciso.

En este capitulo reemplazamos la caracterizacion de sistemas de reescritura no
crecientes por el uso de un analisis basado en los grafos size-change [LJBAO1]. Los
grafos aproximan los cambios en el tamano de los pardmetros en las sucesivas llamadas
a funcion. En particular, usamos la informacion de los grafos size-change para identi-
ficar una forma especifica de cuasi-terminacion, en la que se producen s6lamente un
namero finito de diferentes llamadas a funcién (médulo renombramiento de variables)
para su computacién. Con este fin, vamos a hacer uso de la informacién calculada por
un proceso de BTA. Dicha informacién nos permite saber si un argumento especifico
de una funcion es estatico o dindmico (desconocido). Cuando la informacién reunida a
partir del uso combinado de grafos size-change y el BTA no nos permite inferir que el
sistema de reescritura cuasi-termina, procedemos como en el Capitulo 4 y anotamos
los términos probleméticos que se deben generalizar en tiempo de evaluacién parcial.
Finalmente, presentamos los resultados de algunos programas que utilizamos para
aplicar tests al desarrollo del nuevo anélisis y concluimos.

6.2. Grafos size-change

En esta seccién presentamos las nociones basicas relacionadas con los grafos size-
change a partir de [KNT99, LJBAOL, TG05].

Primero necesitamos algunas definiciones: un orden > es una relacién binaria,
antisimétrica y transitiva y un preorden - es una relacion binaria reflexiva y transitiva.
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Una relacion binaria >~ estd bien fundada sii no existe una secuencia decreciente
infinita tg > t1 > t2 > ... En lo sucesivo, diremos que un orden > es cerrado bajo
sustituciones (o estable) si s > t implica que o(s) > o(t) para todo s,t € T(X,V) y
sustitucion o.

Definicion 38 (par de reduccién) Decimos que (22, >) es un par de reduccion so-
bre T(X,V) si - es un preorden y = es un orden bien fundado sobre términos donde,
tanto 7= como -, son cerrados bajo sustitucion y compatibles (i.e., 72 o = C > y
=07 C > pero 2 C > no es necesario). Ademds, s R t implica que Var(t) C Var(s)
para todo R € {77, =} y términos s y t.

Definicion 39 (grafo size-change) Sea (ZZ,>) un par de reduccion. Para cada re-
gla f(3,) — 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 {1y, ...,ns} ym nodos de entrada
marcados con {1g,...,mg}.

= Sis; - tj, entonces hay un arco dirigido marcado con “~” del nodo de salida iy
al nodo de entrada j,. En otro caso, si s; 7 t;, entonces hay un arco marcado
con “Z” deir a jg. En caso contrario, no hay un arco entre iy y j,. Omitimos
frecuente los subindices f y g cuando estd claro por el contexto.

Un grafo size-change es por tanto un grafo bipartito G = (V,W,E) donde V =
{If,...,np} y W = {14,...,my} son las etiquetas de los nodos de salida y de los
nodos de entrada, respectivamente, y E CV x W x {Z, >} denota los arcos.

A continuacién centramos nuestra atencion en los ciclos del programa, i.e., en las
funciones (potencialmente) ciclicas; para ello introducimos la nocion de multigrafo y
de concatenaciéon de grafos.

Definicién 40 (multigrafo, concatenacién, multigrafo maximal) Cada grafo
size-change de R es un multigrafo de R y, si G = ({1¢,...,n5},{1y,... ,my}, E1)
y H={1g,....mg},{1n,....pn}, E2) son multigrafos con respecto al mismo par de
reduccion (72, =), entonces la concatenacion G - H=({ 17,...,ns},{1ln,...,on}, E)
es también un multigrafo de R. Para 1 < i < n y 1 < k < p, E contiene un arco
a partir iy a ky, sit E1 contiene un arco de iy a algin j, y Fo contiene un arco de
Jg @ kn. Si hay un j, donde el arco de Ey o Ey estd etiquetado con “~7, entonces
el arco en E se etiqueta con “>~7 también. En caso contrario, se etiqueta con “7.
Un multigrafo G se denomina maximal si sus nodos de entrada y sus nodos de salida

estan etiquetados con {1¢,...,ns} para alguna funcion f y si éste es idempotente,
e, G=G-G.
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Enseguida concretamos el par de reducciéon (2, ) que utilizaremos en ejemplos sub-
secuentes del modo que sigue:

» s 2 tsii Var(t) C Var(s) y para todo x € Var(t), dv(t,z) < dv(s,x);
» s> tsii Var(t) C Var(s) y para todo = € Var(t), dv(t,z) < dv(s,x).

donde du(t, z) [CK96] representa la profundidad de una variable z en un término cons-
tructor ¢ (véase la Definiciéon 27). En el caso de que un término ¢ no sea constructor,
asumimos que dv(t, z) devuelve un valor muy elevado (infinito).

Ejemplo 6.2 Consideremos el siguiente ejemplo que computa la inversa de un lista:

rev [] = [l

rev (x: xs) = app (rev xs) (x:[])
app [y =y

app (x:Xs)y = X:appxsy

los grafos size-change para este programa, en la notacidon estdndar son:

- -
Gl : 17‘6’[} —_— 17‘6’0 G2 : 1T€’U ,ﬁ 104717 Gd : 1app —_— 1app
\ ~
2app 2app —> 2app

Para ilustrar cémo se forman los grafos size-change, vamos a mostrar el término t
asociado a cada nodo de la forma t,oq0-

El grafo Gy resulta de la relacion (x : xs)1,,, = (x8)1,., entre los términos (sub-
rayados) de la sequnda regla:
rev (x:xs) = app (revzxs) (x:[])

i.e., la profundidad de la variable xs decrece. El grafo Go modela la relacion (x :
x8)1,., (2 :[])2,,, entre los argumentos de entrada de rev y los argumentos en la
llamada o la funcidn app, también de la sequnda regla:

rev (x:xs) = app (revxs) (x:[])

la relacion 7, se ha establecido porque la profundidad de la variable x se mantiene.
El nodo 1,c, no se conecta con lqp, porque el término asociado al nodo 1.y, no es
un término constructor. Finalmente el grafo Gs modela las relaciones (v : xs)1,, =

app
(28)1,,, € (¥)24,, T (¥)2,,, dela cuarta regla del programa

app (x:xs)y = x:appxsy
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Los grafos maximales se obtienen a partir del cierre transitivo de los grafos:

Definicién 41 (cierre transitivo de los grafos [LJBAO1]) Decimos que S es el
cierre transitivo de los grafos size-change para un programa R si S es el conjunto de
maultigrafos mds pequeno que contiene los grafos size-change tales que la concatenacidn
G1 -Gy estd en S, siempre que G1 € S y Gy € S.

El algoritmo para construir el cierre de S consiste basicamente en:
1. Incluir en S cada grafo size-change obtenido a partir del programa.

2. Para cada grafo size-change G = ({1¢,...,ns},{14,...,my}, E1) donde G € S
y otro grafo H = ({14,...,mg},{1s,...,pn}, E2) también con H € S agregar
G - H en S siempre que G- H ¢ S. Este segundo paso se repite hasta que no se
obtienen nuevos multigrafos.

Ejemplo 6.3 Consideremos nuevamente el Ejemplo 6.2, su cierre S estd formado
por los multigrafos:

—
(;1 . 1rev I 1rev (;2 . 1rev i 1app
2app
-
Gio Lrew - 1(1,pp G3 : 1app —— lapp
\ ~
2app 2app —> Zapp
A partir del cierre de S los multigrafos mazimales son:
- -
(;1 : 1rev I 1rev (;3 : 1app 4‘::%> 1app

QGPP > QGPP

El teorema de terminacion a partir de grafos size-change adaptado a SRTs [TG05] es
como sigue:

Teorema 42 (terminacién size-change) Un SRT R sobre la signatura F es ter-
minante size-change con respecto al par de reduccion (7Z,>) sobre T(F,V) sii cada
multigrafo mazimal contiene al menos un arco de la forma @ RS

Los multigrafos maximales en el Ejemplo 6.3 sugieren que el programa del Ejemplo 6.2
es terminante size-change; sin embargo, en el andlisis de la siguiente seccion veremos
que no es terminante.
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6.3. Cuasi-terminacién basada en grafos size-change

En la presente seccion introducimos una nueva caracterizacion de SRTs que son cuasi-
terminantes basada en grafos size-change, junto con un algoritmo de anotacién de
programas guiado por dicha caracterizacion.

En el Capitulo 4 afirmamos que, al presentarse s6lo un conjunto finito de diferen-
tes términos (mo6dulo renombramiento de variables) en las computaciones, entonces
el proceso de evaluacion parcial termina. La terminacién se consigue gracias a un tipo
de memorizacién la cual estd integrada, generalmente, con el proceso de evaluacion
parcial y que permite evitar la evaluacion repetida de los mismos términos. Sin em-
bargo, en el nuevo contexto, esta formulacién no es adecuada por lo que presentamos
una aproximaciéon més general con respecto a la introducida en el Capitulo 4.

La nueva formulacién se basa en la descripcién particular de un tipo de derivaciones
por narrowing necesario en las que se presenta para su computo s6lo un nimero finito
de diferentes llamadas a funcién (médulo renombramiento de variables), i.e., redexes.
Propiedad a la que llamamos EP-terminacion.

El nuevo esquema presenta algunos requerimientos en cuanto a los aspectos de
control, mismos que se enuncian mas adelante, al igual que la definicién formal del
nuevo esquema de cuasi-terminacién basado en la propiedad de EP-terminacion y en
los grafos size-change.

6.3.1. EP-terminacién

Utilizamos el acrénimo EP para referirnos a la evaluacién parcial, y nos referimos a
EP-terminacidon para denotar un tipo particular de terminacién relacionado con la
evaluacién parcial:

Definicién 43 (EP-terminacién, SRT EP-terminante) Una computacion por
narrowing necesario posee la propiedad de EP-terminacion si el desplegado de fun-
ciones genera sélo un nimero finito de llamadas a funcion (i.e., redexes) diferen-
tes modulo renombramiento de variables. Un SRT es EP-terminante si cada posible
computacion por narrowing necesario es EP-terminante.

Observemos que de este modo un SRT EP-terminante no asegura la cuasi-terminacién
de sus computaciones pero si el que sélo sea evaluado un namero finito de llamadas a
funcion (redexes) diferentes.

Ejemplo 6.4 Dado el SRT del Ejemplo 6.2 y la llamada inicial rev xs, se producen
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las siguientes derivaciones por narrowing necesario:

rev Xs

{xs—[]} N{H\}:ys}

(] app (rev ys) (v:[])

{ys—[1} ngs}

(] app (app (M) (z:[]) (y:[D)

00

las cuales contienen un nimero infinito de términos diferentes pero sélo un nime-
ro finito de diferentes llamadas a funcion (mdédulo renombramiento de variables) a
computar.

Un aspecto muy positivo es que esta condicién es suficiente para asegurar la termi-
nacién de nuestro esquema de evaluacion parcial si consideremos un procedimiento
de especializacién con una ligera modificacién al introducido en el Capitulo 4. En
concreto, requerimos una nueva definicién del control local y el control global como
se vera a continuacion.

6.3.2. Aspectos de control

Para que la propiedad de EP-terminacién sea suficientemente explotada y conducir
a la terminacién del proceso de evaluacion parcial se requiere una adecuacion de los
aspectos de control un tanto diferentes a los introducidos en la Seccion 4.4.2.

= control local: una derivacion de narrowing necesario generalizante se detiene
cuando la llamada a funcién seleccionada es una variante de una llamada a
funcién reducida previamente en la misma derivacién. Para ello se hace uso de
alguna técnica de memorizacion;

= control global: una vez que el despliegue de una funcién se detiene, los términos
no constructores en las hojas del arbol de narrowing necesario generalizante se
“aplanan” completamente antes de agregarlos al conjunto de llamadas (a ser)
evaluadas parcialmente. Por ejemplo, el término f (g x) (h y) implica que se
agreguen las llamadas a funcion (f wy wy), (g x) y (h y) al conjunto actual de
llamadas (a ser) evaluadas parcialmente, donde wy, wy son variables frescas. Este
paso de “aplanado” es necesario para conseguir la terminacion del proceso de
evaluaciéon parcial mediante la propiedad EP-terminacion.
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Ejemplo 6.5 Considerando nuevamente el Ejemplo 6.2 y la llamada inicial rev xs,
pero tentendo en cuenta los nuevos critertos para terminacion del control local y global,
las derivaciones por narrowing necesario son las siguientes:

rev Xs

{xs—[]} Wys}

(] app (rev ys) (y:[])

rev ys app v (3 : [])

{wy {w—vivs}
vl

v:app vs (y:[])

donde denotamos con --» la accion del control global. De este modo, las derivaciones
del ejemplo son finitas.

6.3.3. Cuasi-terminacién por EP-terminacién

En esta seccion vamos a definir un tipo de cuasi-terminacion con base en la propiedad
de la EP-terminacién y aprovechando la descripcién del comportamiento de los argu-
mentos en las llamadas a funcién en un programa que proveen los grafos size-change.

Antes de describir el esquema, vamos a revisar nuevamente los aspectos de la
linealidad. La carencia de linealidad por la derecha, al igual que en el Capitulo 4 trae
consigo problemas de terminacion.

Ejemplo 6.6 Consideremos el programa sqr para calcular el cuadrado de un nimero
x representado con nuimeros naturales:

sqr x = prodXx X
addZy =y
add (Sx)y = S (addxy)
prodZy = Z

prod (Sx)y = add (prodxy)y
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las derivaciones por narrowing necesario para la llamada a funcidn inicial sqr x son:

sqr x

l

prod x x

y @j}

add (prod x’ (S x')) (S x')

{V N—S w}

add Z (S ¥') add (add (prod w (S (Sw))) (Sw)) (S (Sw))
(s %) 00

Podemos observar que cuando no hay linealidad por la derecha, aparece un nidmero
infinito de términos diferentes y un numero infinito de llamadas a funcion diferentes,
, la computacion no es cuasi-terminante ni tampoco EP-terminante.

Es comun que los evaluadores parciales offline incluyan un anélisis de tiempo de en-
lace, BTA. Dado un programa R para especializar y la informacién acerca de qué
datos de la llamada a funcién inicial son conocidos y cudles desconocidos, un BTA
simple aproxima todos los valores dentro del programa. El BTA devuelve una lista de
valores abstractos: estdtico y dindmico, asociados a los argumentos de cada funcién
del programa (en la Seccion 6.4 documentamos un BTA para programas Curry). Un
argumento estatico significa que en tiempo de especializacién sera definitivamente co-
nocido (lo cual implica que es un argumento sin variables) mientras que uno dinamico
serd posiblemente desconocido.

A continuacion requerimos que el componente 7, del par de reduccion (7, >) sea
de particionamiento finito como en [DdSL197].

Definiciéon 44 (preorden de particionamiento finito) Sea 22 un preorden sobre
T(F,V). Decimos que 7, es de particionamiento finito si el conjunto {s | t 7 s}
contiene un nimero finito de términos no variantes para cualquier término t.

Intuitivamente, la idea es que - es de particionamiento finito sii no hay infinitos tér-
minos “iguales” respecto al orden 7, lo cual es necesario para garantizar la propiedad
de EP-terminacion.

El teorema que sigue establece las condiciones suficientes para asegurar la EP-
terminacién, aprovechando la informacion reunida por los grafos size-change y el
BTA.
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Teorema 45 Sea R un SRT y (5,>) un par de reduccion. R es EP-terminante si
ceda multigrafo mazimal asociado a una funcion f € R de aridad n contiene,

(i) ol menos un arco iy R iy para algin i € {1,...,n} tal que iy es estdtico, o
bien
(ii) un arco iy Bel iy para todo i = {1,...,n} donde Rel € {~,7Z} tal que 7 es de

particionamiento finito.

Ademds, requerimos que R sea lineal por la derecha para todas las variables dindmicas,
i.e., no puede haber repeticiones de la misma variable dindmica en las partes derechas
de las reglas de R.

Demostracion. El teorema lo vamos a demostrar por contradicciéon. Supongamos
que la computacién de un término inicial lineal ¢y con respecto a un programa EP-
terminante R produce una secuencia infinita de términos: ty ~ t; ~ to ~ ... Ense-
guida, vamos a considerar un reordenamiento de la derivacién en el cual los redexes
se van a explotar en el orden mas a la izquierda y més interno. Ademaés, considera-
mos que en la derivacién reordenada sélo se computan unificadores mas generales,
restringidos a las variables de Var(s;—1) (en lugar de unificadores simples, i.e., no se
anticipan algunos enlaces como en A [AEHO00, Def. 13]). Esta derivacion mas interna
se denota por Sg ~p, Ry,01 51 ~“ps,Ra,00 52 “ps,Ra,05 - - -

Del mismo modo que [TGO5], para dos grafos size-change o multigrafos G y H
donde los nodos de entrada de G tienen las mismas etiquetas de los nodos de salida
de H, con G o H expresamos el grafo que resulta de yuxtaponer Gy H, i.e., un tipo
de concatenacion en la que no se borran los nodos de entrada de G y los de salida de
H, a diferencia de la concatenaciéon G - H donde si se borran los nodos intermedios.

Por cada paso s; ~ sj41 de la secuencia infinita de computaciones con j € IV
existe un grafo size-change G;. Ademas, por cada j tenemos sjy1 = 5;[0;(r))]p,
donde d; = 0; U0 es el unificador mas general de s;,, y I, con R; = (I; — r;) y
0;(s5lp;) = 05(1;), i.e., los enlaces en o no necesitan aplicarse en s;[0;(r;)]p, .

Toda vez que R es EP-terminante cada multigrafo maximal de una funcién f € R
con aridad n tiene:

(i) un arco if = iy para algan ¢ € {1,...,n} o,
(ii) un arco iy Bl i para todo i = {1,...,n} donde Rel € {>~,Z}.

A partir de dos arcos iy Bl jg en G1y Jg Bl Ly en Go donde Rel € {~, 7=},

. . . Rel . Rel
denotamos con camino a la trayectoria iy — j, — kj, formada por los arcos de los
grafos size-change G1 o Ga.
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Para el caso (i), de manera equivalente a [TG05, Lema 6], el grafo formado por G; o
G ... presenta un camino infinito donde aparecen arcos infinitamente y etiquetados
con “>”. Sin pérdida de generalidad asumimos que este camino comienza en G;. Para
cada j, sea a; el nodo de salida en G sobre el que se forma el camino. En un término
f(tn)]a, expresa el argumento que forma parte del camino.

Sea f(tm) — g(t]) la forma de la regla R; = I; — r; aplicada en una computacion
sj ~ sj41, donde g(t,) es una llamada a funcién en 7;, entonces, existe un grafo size-
change G para R; con un argumento relacionado del modo que sigue f;(tm)|a, =
95 (t))la, ., para toda j en el conjunto infinito J C IN'y f;(tm)la; Z 95(t))]a;,, Para
toda j € IN\ J. m y p son las aridades de f y g respectivamente.

En j =0, ya que (So|p,)|a, €s basico (estatico), entonces (Solpy)lag = 0o (fo(tm)lao)s
en funcién de que los ordenes “>” y “~” son cerrados bajo sustitucion, tenemos
go(fo(ﬂ”ao) - 90(90(E)\a1) (6] bien, ao(fo(ﬂ)ho) i eg(go(glal). Ahora bien, en fun-
cién de que el par de reduccion es seguro, se cumple Var(go(t),)la,) € Var(fo(tm)la,),
por lo que el caracter basico de 0o(fo(fm)|a,) se cumple también para 6o(go(t],)a, ). Si
aplicamos este razonamiento de manera recursiva tenemos que S;lq; > Sj11lq;,, pPara
todo j € J y sjla; 2Z Sj+1la;4, Paratodo j € I\ J, lo que contradice el caracter bien
fundado del orden “>".

Para el caso (ii) asumimos (por [TGO05, Lema 6]) que el grafo Gy o Gy ... contiene
al menos n caminos infinitos cuyos arcos estan etiquetados con “>” o con “ZZ”. Sin
pérdida de generalidad asumimos que tales caminos comienzan en G;. Para nuestro
analisis consideramos uno de los caminos infinitos. Para cada j-ésima computacion,

sea G; su grafo size-change y a; el nodo de salida de G; que participa en el camino
infinito. En un término f(%,)]q; expresa el argumento que forma parte del camino.

Sea f(tm) — g(t,) la forma de la regla R; = I; — r; aplicada en la computacion,
donde g(t;)) es una llamada a funcién en r;, entonces, existe un grafo size-change G
para R; con un argumento relacionado del modo que sigue f;(tm)la; Rel g;(t),)la, .
con Rel € {~,7}, m y p son las aridades de f y g respectivamente.

Para j = 0, dado que “>" y “X2” son cerrados bajo sustituciéon tenemos que
00(fo(tm)lay) Rel 0o(go(t,)|a,) con Rel € {>,z}. El par de reduccion utilizado por

los grafos size-change asegura que las variables en los argumentos i ¢ Rel g NO crecen:
w57 tsii Var(t) C Var(s) y para todo « € Var(t), dv(t,z) < dv(s,z);
» s> tsii Var(t) C Var(s) y para todo x € Var(t), dv(t,z) < dv(s,x).

Por lo tanto, tenemos que:

depth(0o(g0(t})la,)) < maz(depth((solpq)lao): depth(go(t])la,)) + K
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donde k es un namero finito para tomar en cuenta los posibles enlaces que podria
traer 6. Para j = 1 tenemos:

depth(01(g1(t})la,)) < maz(depth((silp,)la, ), depth(gi(t})]as)) + k
Para cualquier j:

depth(6;(9;(t})la; 1)) < maz(depth((solp,)lao ), depth(go(ty)la,);
depth(g:1(t;,)]as),

depth(g;(t})]a,4,)) + k

Los términos en este camino estdn acotados por una profundidad finita, por lo que
podemos obtener s6lo un nimero finito de términos diferentes por médulo renombra-
miento de variables, lo que contradice la afirmacién inicial. O

6.4. Un analisis BTA para programas Curry

En esta secciéon presentamos un BTA para el lenguaje logico funcional Curry (con-
siderando la representacion intermedia FlatCurry), el cual se utiliza para proveer
informacién al anélisis de programas por grafos size-change del presente capitulo.

El BTA para programas FlatCurry computa una divisidn, i.e., una clasificacion
para cada i-ésimo pardmetro de cada j-ésima funcién: z;;, como estatico (S) o di-
namico (D), sobre el dominio de valores abstractos: BindingTime={S,D} siguiendo
[JGS93].

Mas adelante mostramos los detalles de nuestro andlisis BTA, el cual serd mono-
variante. Un BTA monovariante clasifica a cada argumento de funcién con un soélo
valor abstracto que serd vigente en todo el programa, i.e., el argumento sera siempre
estatico o siempre dindmico.

Dada una variable z; y un entorno de tiempo de enlace 7 = (t1,...,t,), con
1 <4 < a, mediante 7(x;) obtenemos su valor de tiempo de enlace ¢;. El tipo del
entorno de tiempo de enlace es BT Env = BindingTime*.

Definicion 46 (divisién) Sea P un programa, una division es una funcion del tipo
div : FuncName — BT FEnv, que a partir del nombre de una funcidn proyecta su
entorno de tiempo de enlace.

div = [f1 =T, fa T, .., fa— Tn]

Denotamos div(f;) para obtener 7;, con 1 <i <n yn es el nimero de funciones de

P.
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Tabla 6.1: Operacién U sobre valores Binding Time.

Operacion | Descripcién menos
dindamica

sSus S

SuD D

DuUS D

DuD D

El BTA computa una divisién congruente, i.e., un parametro se puede clasificar como
estatico sblo si no existe ninguna llamada a funcién en la que dicho parametro es
dinamico.

Se impone el orden S C D sobre el conjunto BindingTime y t Tt siit = S o
t = t'. Este orden se puede extender a entornos de tiempo de enlace y divisiones como
sigue, dado 7 = (t1,....40) y 7" = (], .., t}),

T C 7' sii t; Ct) para j € {1,...,a}

y para divisiones:

divy C divy sii divy(fi) C diva(fr)

para todas las funciones fj del programa.

Se introduce ahora el operador de menor cota superior LI que devuelve la descrip-
cion menos dindmica de dos o més valores BindingTime. En la Tabla 6.1 se ilustra su
computo.

El operador U se puede aplicar a entornos BTEnv y a divisiones (de forma analoga
al orden C). 7 U 7/ computa el entorno BTEnv mas pequefio (menos dinamico) el
cual es al menos tan dindmico como 7 y como 7'. Por ejemplo, sea 7 = (S, D, S)
y 7 = (D,D,S), entonces 7" = U7 = (D,D,S). De aqui 7" es més dinamico
que 7'y que 7, sin embargo es el BTEnv mas pequeno (menos dinamico) posible ya
que pueden existir otros BTEnv que sean también mas dinamicos que 7 y 7, e.g.,
(D,D, D).

Siguiendo [JGS93], usamos las funciones B, y B, para calcular la divisién de un
programa.

Definicién 47 Denotamos por B.[[e]]T una funcion para calcular el valor de tiempo
de enlace de la expresion e en el entorno T de la funcion en que se encuentra e. La
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funcion B.[[e]]T se define como sigue:

B.[le]] : BT Env —  BindingTime

Be[[z]] = 7(2)

Be[[c(er, .., ea)]]T = UiBelledl

Be[[f(e1,-...eq)]]T = Ui Belledl

Be[[(f)case z of {pn = entl]r = 7(z) U (Uiz: Belledlrlyin, — 7(2)])
Bel[ler or ed]r = Be[led]T L Be[[e2]]7

En el lenguaje intermedio aparece la estructura (f)case x of {Pn, — en}, en la que
cada patrén p; representa una instancia valida de la variable x. Es por eso, que en cada
patréon pueden aparecer k variables nuevas, las cuales heredan el caricter estatico o
dindmico de z. Por tanto, las variables nuevas se agregan al entorno 7 de la funcién,
lo cual expresamos mediante la notaciéon 7y, — 7(x)] para cada patron .

A grandes rasgos, la funcion B.[[e]]T sirve para calcular que tan dinamica es una
expresion e. B.[[e]]T devuelve S si la expresion analizada con respecto al entorno de
tiempo de enlace 7 (de la funcion en la que esté escrito e) es estatica y devuelve D
si es dinamica. B.[[e]]7 analiza sélo una expresion (e) y es invocada por la funcién

B, [[6”79-

Definicién 48 Sea B,[[e]]Tg una funcion para calcular el entorno de tiempo de enlace
de las llamadas a la funcidn g en e a partir del entorno de tiempo de enlace T de la
funcion en la que se encuentra e.

By[le]] : BTEnv — FuncName — BTEnv

B,[[z]]rg = (S,..,9)

Bylle(er; - €a)llTg = UiiBo[ledlrg

Bu[[f(er; .. ea)llTg =t U (Belleallr, ..., Be[lea]lT) st f =g

=t si f#g

donde t=||%,B,[eil]Ty

By[[(f) case z of {pn = entllrg = i1 Bullellmig
donde T1; = T[yix, — ()]

Buyller or edlrg = Bulledlrg Bo[le2]lTg

Intuitivamente, dada una expresion e, un BTEnv y un nombre de funcién g, B,[[e]]Tg
nos dice cudl deberia ser el BTEnv de la funcién g de acuerdo a las llamadas a funcion
que aparecen en e. Para ello, e se ve afectada por el contexto en que se encuentra,
es decir por el BTEnv 7 de la funcién en la que esta. De hecho para determinar el
BTEnv de una funcién g en un programa, se visitan todos los cuerpos de funcién,
pasando en cada ocasion el 7 de la funcién visitada y el nombre de la funcién g para
la que se computa su BTEnv.
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A continuacién nos centramos en los aspectos de correcciéon del BTA, para ello
introducimos las siguientes definiciones preliminares.

Definicion 49 Sea S un conjunto parcialmente ordenado T formado por las m po-
sibles divisiones diferentes para un programa R, tal que |S| = m. En la division
divy € S todos los argumentos de las funciones del programa son estdticos y en la
division div,, € S todos son dindmicos.

Ejemplo 6.7 Dado un programa formado por dos funciones £ y g con aridad 2 y 1
respectivamente, tenemos que:

SZ{ [le(S,S), ng(S)],
[f2’_)(57’9)7 92'_>(D)]7
[fs = (S, D), g3+ (5)],
[fa=(5,D), g4 (D)),
[fS = (D,S), (S)]a
[fﬁ’_)(Da‘S)v gGH(D)],
[.f7’_)(D7D)7 g7¢—>(S)],
[fs = (D, D), gs+— (D)}

De este modo, las m posibles divisiones del programa son 8.

Definicion 50 Sea R un programa con n funciones, 71 el entorno inicial para f; € R
y & = {divg, ..., div.,divey1} una secuencia de divisiones, donde 6 C S se obtiene
por el cdilculo iterativo:

divesr (f1) {ﬁ U (L Bolled]] dive(fs) fr) sik=1
et+1(fk LI~ Bolles]] dive(fs) fr en otro caso, para k =2,...,n

que se computa mientras div.y1 sea diferente de div,.
Aqui, divg = [f1 — 11, fa = (S,...,9), fn— (S,...,9)].

A grandes rasgos, para calcular la divisiéon de una funcién g, se visitan todas las fun-
ciones del programa en busca de g, pasando cada vez el BTEnv (el ultimo calculado)
de la funcién que se visita. Para calcular la division de cada una de las k funciones
del programa, esto se hace k veces. Finalmente, el proceso se repite hasta que ya no
hay cambios en los computos de todos los BTEnv de las funciones del programa.

A continuacién reproducimos una serie de definiciones comunes en la literatura

matematica y que son necesarias para demostrar las propiedades requeridas en el
calculo del BTA.

Definicién 51 (cota superior, cota inferior) a € S es una cota superior de un
subconjunto § de S si x T a, para todo x € §. Del mismo modo, b € S es una cota
inferior de 6 si b C x, para todo x €.
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Definicién 52 (supremo, infimo) a € S es el supremo de un subconjunto 6 de S
st a es una cota superior de O y, para todos las cotas superiores a’ de §, tenemos que
a C d. Asi mismo, b € S es el infimo de un subconjunto 6 de S si b es una cota
inferior de 0 y, para todos las cotas inferiores b’ de 0, tenemos b’ C b

El supremo de § es tnico, si existe, y se denota por lub(d)—del inglés least upper
bound—. De manera similar, el infimo de J es Unico, si existe, y se denota por glb(d)—
del inglés greatest lower bound—.

Definicion 53 (reticulo completo) Un conjunto parcialmente ordenado L es un
reticulo completo si lub(0) y glb(5) existen para cada subconjunto § de L.

El conjunto parcialmente ordenado S de las posibles divisiones de un programa es un
reticulo completo.

Definicién 54 (funcién mondétona) Sea L un reticulo completo y T : L — L una
funcion. Se dice que T es mondtona si T(x) C T(y) siempre que x C y.

El célculo de la funcion divei1 (fx) €s mondtono porque para un div.(fx) dado, siempre
se cumple dive(fr) C divey1(fx) por extension de U que cambia sélo en un sentido,
i.e., de S a D en los entornos de tiempo de enlace.

Definicién 55 (mayor punto fijo) Sea L un reticulo completo y T : L — L una
funcion. Decimos que a € L es el mayor punto fijo de T si a es un punto fijo (esto
es, T(a) = a) y para todos los puntos fijos b de T', tenemos que b C a.

En [L1087], se presenta una variante del conocido teorema del punto fijo (debido a
Tarski): si L es un reticulo completo y T : L — L es monétona, entonces, T' tiene un
mayor punto fijo (y un menor punto fijo).

A continuacién establecemos un requisito para la congruencia, i.e., un argumento
estatico sélo puede depender de argumentos estaticos. Para ello, el calculo de la di-
visién monovariante tiene que asegurar que si un argumento de una funcién f en la
divisién de un programa es estatico, entonces ese argumento serd estatico en todas las
llamadas a f que aparecen en cualquier parte del programa [JGS93|. Denotamos con
(1) 1; la proyeccion del j-ésimo valor de tiempo de enlace de 7, e.g., (S,D,S) |2= D.

Teorema 56 Sea divg una division del programa R. Una division divg es congruente
st se cumple

Bollerllrifi) 1; U0 (Boleallrafi) 1=

para todo j-ésimo argumento x con 7;(x) = S. Donde n es el nimero de funciones de
R, i e RydivR =[fi— 71, ., fi = Tiyer o, fn > Tnl-
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Demostracion. Sea divg la division que se obtiene a partir del calculo diveyq(f).
A partir de la Definicion 55 tenemos que la funcién diveyq(fx) tiene un mayor punto
fijo para 6 C S sobre el orden C. El punto fijo se alcanza por div.y1(fx) para todas
las k funciones del programa.

Dado un argumento 7;(x) = .S de una funcion f; obtenido por divet1(f) asuma-
mos que divei2(fr) cambia el valor de tiempo de enlace de z, i.e., 7;(x) = D. Esta
suposicion es opuesta a la definicién de punto fijo, por lo tanto la nueva iteracion
computa 7;(x) = S. De aqui, la aplicacion de Bv en (Bv|[ex]]Tr fi), con 1 < k < n, no
cambia el valor de tiempo de enlace S de z, por consecuencia:

(Bollea]lm fi) [; U... W (Bollen]]mnfi) 1;= 5

6.5. Nuevo esquema de anotacién

A continuacién introducimos un nuevo esquema de anotacion de programas para el
evaluador parcial NPE offiine. Las condiciones del Teorema 56 definen un tipo par-
ticular de programas; sin embargo, el nuevo método de anotacién permite ampliar el
tipo de programas que manipulamos. Para ello, los resultados del teorema referido
nos permiten identificar los términos concretos que debemos anotar para, posterior-
mente, generalizarlos en tiempo de especializacion y garantizar asi la terminacion de
la evaluacién parcial (propiedad de EP-terminacion).

El algoritmo toma cada simbolo de funcion f de aridad n, donde f tiene un
multigrafo maximal. A continuacién, se observan las partes derechas de las reglas del
programa y se tienen en cuenta las siguientes consideraciones:

1. Si el multigrafo maximal de f contiene algin argumento estético estrictamente
decreciente, entonces no se realizan anotaciones.

2. Si el multigrafo maximal de f presenta, para todos los argumentos, un arco
etiquetado con > o 77, entonces no se anota ningin argumento.

3. En cualquier otro caso, se anota el j-ésimo argumento de cada llamada a la
) . Rel .
funcién f en el programa que carezca de un arco j; — jy, con Rel € {>~,Z}.

Finalmente, en la parte derecha de cada regla del programa se anotan las variables
dinamicas necesarias para lograr la linealidad por la derecha. Del mismo modo que
en el Capitulo 4, extendemos la signatura F con el simbolo especial e para llevar a
cabo las anotaciones.
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En la Definicién 57 utilizamos div(f) para indicar la lista de valores estéticos y
dinadmicos de la funcién f que computa el BTA monovariante y la proyeccion |; para
hacer referencia al i—ésimo elemento de la lista. Los detalles de la funcién div y el
BTA los presentamos en la Seccion 6.4.

Definicion 57 (annG(R)) Sea R un SRT inductivamente secuencial sobre la signa-
tura F y M el conjunto de los grafos size-change maximales de R. El SRT anotado,
annG(R, M), sobre Fo se computa como sigue:

annG(R, M) = lin({l — ann(r, M) |l - r € R})

donde la funcion auzilior ann se define inductivamente asi:

e sieeV

clann(t,, M)) sie=c(t,) con ceC

F(ann(tn, M) si e = f(@) ¥ ¥G € M,
Je{l,...,n}
tal que iy Lif eM
y div(f)]; es estatico

ann(e, M) = ¢ f(ann(t,, M)) sie= f(t,) y VG € M,
Vi=1,...,n hay un arco
if Bel if € Mcon Rel € {~,7}

flt, ..., t) en otro caso, donde e = f(¢,) y
t, = o(ann(t;, M)) si 3G € M tal
que no hay un arco iy Bet if

con Rel € {>-,7}
y ti = ann(t;, M) en otro caso

Finalmente, la funcion auxiliar lin anota las variables dindmicas no anotadas de las
partes derechas de las reglas excepto una (por ejemplo la que esté en la posicion mds
a la izquierda).

Ejemplo 6.8 Consideremos a continuacion la funcién front, la cual se usa para
completar un byte agregando ceros al frente de un conjunto de bits dado en el sequndo
argumento.
front Zx = x
front (Sy)x = fronty (Z:x)
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Tabla 6.2: Comparaciéon de métodos de anotacion.

Peor caso Mejor caso
(Args. dinamicos) (Args. estaticos)
Prueba T.Cédigo OffPeval SCG OffPeval SCG
nombre (bytes) anotaciones | anotaciones | anotaciones | anotaciones

ackermann 273 1 2 1 0
fibonacci 177 2 1 2 0
fun inter 1059 9 8 9 0
reverse 95 1 0 1 0
pascal 395 4 4 4 0

El multigrafo mazimal que resulta del programa es el siguiente:

-
1f’r0nt E—— 1f7'ont

2front 2front

A continuacion se muestra la version anotada de la funcion front, teniendo en cuenta
que todos sus argumentos son dindmicos.

front Zx = x
front (Sy)x = fronty e(Z:x)

A partir del esquema de anotaciones de programas mejorado hemos desarrollado un
prototipo el cual se encuentra disponible en:

http://www.dsic.upv.es/ guadalupe/schg

En la Tabla 6.2 mostramos un resumen de los experimentos. En la columna SCG
se muestra el nimero de anotaciones computadas por el nuevo método basado en
grafos size-change y la informacion de valores estatico/dinamico de los argumentos
reunida por el BTA monovariante (introducido en la Seccién 6.4). En general, el nuevo
método reduce de manera notable el nimero de términos anotados en comparaciéon
con la técnica original definida en el Capitulo 4, cuyo nimero de anotaciones aparece
en la columna OffPeval.

En la Tabla 6.2 se muestra, por un lado, el nimero de anotaciones derivadas de
aplicar los tests en el peor caso, i.e., cuando todos los argumentos son dindmicos. Y
segundo, el mejor caso, cuando todos los argumentos son estaticos.

En el peor caso, s6lo hay un test (funcién ackermann) en el cual el namero de
anotaciones se incrementa. En el resto de ejemplos de prueba, y en particular cuando
los argumentos se hacen estaticos, el ntimero de anotaciones se reduce. El nuevo
método es una mejora muy clara con respecto al anterior esquema (Capitulo 4). Esto
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se debe a que el método previo no establece ninguna diferencia entre los argumentos
cuando son estaticos o dindmicos, i.e., siempre los considera dinamicos (no se hace
uso de un BTA).

6.6. Trabajo relacionado

El trabajo que se ha introducido en este capitulo guarda algunas similitudes con el
de Jones y Glenstrup [GJ05]. Basicamente [GJO05] formula el criterio conocido como
bounded anchoring el cual se basa en grafos size-change. El principio es tutil para
detectar pardmetros que pueden actuar como un ancla (porque decrecen) para otros
parametros (que pueden crecer) durante la evaluacion parcial. De esa manera, los ar-
gumentos ancla son suficientes para asegurar la terminacién del proceso de evaluacion
parcial.

Los resultados del Teorema 45 son cercanos a los de [LJBAO01] y [GJ05]. La primera
afirmacion es basicamente la misma que la introducida por [LIBAO1] para asegurar
la terminacion de los programas por grafos size-change; para ello, se busca identificar
un argumento estatico decreciente, i.e., el parametro ancla de [GJ05].

No obstante, nuestros resultados para asegurar la terminacién de la evaluacion
parcial presentan ciertas diferencias con respecto a los del esquema de [GJ05]. Por
ejemplo, requerimos que la parte derecha de la reglas sea lineal en cuanto a las variables
dindmicas, mientras que [GJ05] no. La linealidad por la derecha se requiere en nuestro
contexto para evitar situaciones de computaciones infinitas como la mostrada en el
Ejemplo 6.6, esto se debe a que narrowing propaga instanciaciones.

En nuestro trabajo utilizamos un binding time analysis estandar, separado de la
construcciéon de los grafos a diferencia de [GJ05] que lo hace en un sélo proceso.
Ademas, [GJ05] extiende los grafos size-change con la nocion de grafos de dos capas,
con la finalidad de aproximar la relacién “podria crecer” entre los argumentos. Estas
diferencias hacen que nuestro analisis sea de menor coste que el de [GJ05], a la vez
que logramos la mejoria deseada en la precision de anotaciones respecto al esquema
del Capitulo 4.

6.7. Conclusiones

El nuevo método de anotaciéon definido en el presente capitulo mejora significativa-
mente el esquema introducido en el Capitulo 4. Aun asi, la precisién del método de
evaluacion parcial basada en grafos size-change es susceptible de mejorar. Esto es
posible mediante una linea de trabajo para afinar la etapa de anotacién, lo cual daria
lugar a la definicién de un esquema de anotacién polivariante en comparacién con el
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actual que es monovariante. Tal extension es posible a partir del hecho de que si una
funcién f presenta varios multigrafos maximales se considera siempre el peor caso;
i.e., si existe un argumento 7y € G'1 con arco y otro iy € G2 sin arco, para efectos de
anotacién se considera que ningin grafo tiene arco y se aplica la misma anotacién a
todas las llamadas a f que aparecen en el programa.

Una aproximacién para conseguir anotaciones polivariantes es considerar el con-
texto en el cual una funcién ocurre, i.e., conservando la secuencia de llamadas que
produce el multigrafo maximal. De esta manera el algoritmo de anotacién seria més
costoso, pero al mismo tiempo mas preciso.
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Capitulo 7

El lenguaje empotrado de
dominio especifico Rose

En este capitulo, introducimos el lenguaje empotrado de dominio especifico Rose para
la especificacion de routers software. Rose estd empotrado en Curry [Han03], un mo-
derno lenguaje declarativo multi-paradigma. Una ventaja de esta aproximacién es que
se cuenta con un conjunto de técnicas y herramientas ya desarrolladas para programas
Curry que eventualmente podrian aplicarse a los programas Rose. Adicionalmente, en
este capitulo, mostramos cémo las caracteristicas de Curry son particularmente ttiles
para especificar las configuraciones de los routers con un alto nivel de abstraccion.
Los programas escritos en Rose serviran para ilustrar (en el siguiente capitulo) el uso
del evaluador parcial offline del Capitulo 5.

En [RSV03b, RSV03a, RSV04a, RSV04b] se encuentra publicado parte del mate-
rial presentado en este capitulo.

7.1. Antecedentes

Para conectar diferentes tecnologias de comunicacion de datos en ambientes hetero-
géneos se requieren ciertos dispositivos especiales. Dentro de las redes de ordenadores
e Internet, el router es ese dispositivo. Basicamente los routers conectan dos o mas
redes y retransmiten paquetes de datos entre ellos. Asi pues, la funcion primaria de
un router es determinar la mejor ruta dentro de una red compleja. Originalmente, los
routers han sido desarrollados por completo como componentes hardware. A princi-
pios de la presente década surgié una tendencia encaminada a extender el conjunto
de funciones que las redes de routers deberian soportar. Tales nuevas funciones inclu-

135
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ven, e.g., filtrado de paquetes, traduccion de direcciones de red, ejecucion de proxies
de red, monitorizacion del desempeno, etc. La flexibilidad requerida para cubrir con
todas las nuevas funciones motivé la definicion de los denominados routers extensibles
[GP02] basados completamente en software. Los routers extensibles se caracterizan
porque la funcionalidad del router se puede personalizar en tiempo de ejecucién.

Por un lado los routers basados en hardware son rapidos pero, a la vez, difici-
les de configurar y administrar. Por otro, los routers software, son mas ineficientes,
pero mucho més flexibles, faciles de configurar y administrar, mas baratos, etc. En
este contexto, el desarrollo de routers modernos requiere un gran esfuerzo de disefio,
construccién y verificacion.

Las aproximaciones mas importantes acerca de routers extensibles son: Scout,
Router Plugins y Click. En Scout [PKL99], la unidad de abstraccion basica es la ruta:
un flujo lineal de datos que comienza en un dispositivo de origen y concluye en un
dispositivo final de destino. Cada ruta se compone de etapas que son instancias de
un modulo especifico, las cuales implementan un protocolo bien definido (IP, TCP,
etc). Scout provee herramientas para crear, modificar, planificar y controlar rutas. Los
Router Plugins han sido implementados en el sistema operativo NetBSD y permiten a
los usuarios extensiones limitadas a un router IP. Tales extensiones se pueden ubicar
en ciertos puntos bien conocidos (llamados compuertas) de la ejecucion de un router
IP. Las compuertas han sido escogidas para adecuarse a una amplia variedad de
aplicaciones: routing, planificacién de paquetes y procesamiento de seguridad.

Finalmente, Click [Koh01, KMC™00] se basa en la composicion de elementos sim-
ples (objetos de clases escritas en C++) para producir un sistema que implemente el
comportamiento deseado. Un elemento controla especificamente un aspecto del com-
portamiento de un router, e.g., modificaciéon de los paquetes, administracién de colas,
politicas de eliminacién de paquetes y planificacion de paquetes. Ademads, pueden
construirse nuevas configuraciones a partir de la conexion (cada elemento puede tener
multiples puertos para la conexion) de diferentes elementos por medio del uso de un
lenguaje simple (llamado ademas Click).

De acuerdo a [GP02], de las tres arquitecturas mencionadas, Click es la mas fle-
xible. Su facilidad para formar virtualmente cualquier configuracién a partir del con-
junto de elementos da al programador un alto grado de libertad. Asi pues, es posible
modificar los routers de manera incremental y agregar nuevos servicios. Sin embar-
go, esta gran flexibilidad requiere un gran soporte para asegurar lo que constituye
una configuracién bien formada. Para este proposito Click ya incluye un conjunto
de herramientas que auxilian al usuario a tratar con configuraciones complejas. No
obstante, la inclusion de aspectos seméanticos en Click seria ttil para el programador,
e.g., una descripcién abstracta de cada elemento, el nimero de puertos de entrada y
puertos de salida, informacién acerca de cémo modificar los paquetes en trénsito, etc.
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En este capitulo introducimos Rose, un lenguaje de dominio especifico basado
en Click para la especificacién de routers. Rose esta empotrado en Curry [Han03].
Por lo tanto, las configuraciones de los routers son objetos de primera clase, lo que
permite usar las caracteristicas de alto nivel de Curry, tales como: combinadores
de orden superior, restricciones, un mecanismo de computacién perezoso, variables
logicas, etc. Adn maés, existe ya un gran numero de herramientas para transformar,
optimizar y verificar programas Curry con una base tedrica sblida que esta al alcance
del programador.

Sin embargo, debemos clarificar que no pretendemos competir con Click; en lugar
de ello, nuestra aspiraciéon es desarrollar una aproximacién complementaria. De he-
cho, no se pretende desarrollar routers software en Curry (como Click lo hace en su
entorno), sino sélamente su especificacion semantica para el modelado. Consecuente-
mente, los elementos de Rose s6lo contienen informacién de alto nivel que podria ser
util para el analisis, la simulacion, verificacién, etc. La ventaja principal de nuestra
propuesta es que provee una base apropiada para desarrollar analisis especificos y he-
rramientas de optimizacion (para Click existen muy pocas herramientas relacionadas,
inclusive, no han sido verificadas formalmente).

7.2. El Lenguaje Click

El lenguaje de programacién Click describe de manera textual la configuracion de un
router. Click tiene s6lo dos constructores bésicos que son suficientes para describir
cualquier configuracion (representada de manera visual por un grafo [Koh01]), ellos
son:

declaraciones: sirven para crear (instancias de) elementos, y

conexiones: permiten la conexiéon entre elementos

Para construir la configuracion de un router, el usuario escoge ciertos elementos de
acuerdo a la funcionalidad deseada y los conecta a través de sus puertos, creando asi
un grafo dirigido que representa el flujo de los paquetes y las operaciones efectuadas en
los nodos sobre ellos. Por ejemplo, el grafo de la Figura 7.1 muestra varios elementos
conectados formando un router simple. El router cuenta los paquetes de entrada y
entonces los elimina.

El router de la Fig. 7.1 se escribe en el lenguaje Click de la siguiente manera:

// Declaraciones // Conexiones
src :: FromDevice(ethO); src -> ctr;
ctr :: Counter; ctr -> sink;
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elem:entos .

FromDevzce(eth())HF Counter H Dlvcam’

* conexiones

Figura 7.1: Un router Click

sink :: Discard;

En cuanto a los elementos Click [Koh01], éstos se pueden clasificar en las siguientes
categorias basicas:

Proveedores de paquetes. Estos elementos generan paquetes espontdneamente,
ya sea por la lectura que realizan sobre algin segmento de red, leyéndolos a partir de
un fichero, creandolos a partir de ciertos datos especificados o generdndolos de manera
aleatoria. Estos elementos tienen una salida y ninguna entrada.

Elementos extractores. Eliminan paquetes del sistema (router), ya sea por eli-
minacién simple, depositdndolos en la red, escribiendo sus contenidos en un fichero o
enviandolos a la pila de red de Linux. Estos elementos tienen una entrada y carecen
de salidas.

Modificadores de paquetes. Se usan para modificar paquetes de datos. Tienen
una entrada y una o més salidas. Los paquetes que llegan por la entrada son modi-
ficados y entonces son emitidos por la salida que corresponda; usualmente hay una
salida especificada para paquetes indicando errores.

Elementos de enrutamiento. Seleccionan el puerto por el que deberian salir los
paquetes basdndose en algin algoritmo de conmutacién de paquetes, en las caracteris-
ticas generales del flujo de paquetes o por examinacién del contenido de los paquetes.
Por ejemplo, un algoritmo de conmutacién tipico como el “round robin” al recibir un
paquete que llega por un puerto de entrada lo deposita en un puerto de salida y el
siguiente paquete lo deposita en el siguiente puerto de salida, etc. Estos elementos
tienen una entrada y dos o mas salidas.
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Elementos de planificaciéon. Estos elementos seleccionan paquetes a partir de una
o varias fuentes de paquetes. Un elemento planificador de paquetes tiene naturalmente
dos 0 mas puertos de entrada y uno de salida. Por ejemplo, el planificador podria
reaccionar a peticiones de paquetes seleccionando una de sus entradas por turno hasta
que alguna produjera algiun paquete (extrayendo un paquete de alguna de sus fuentes).
Cuando se produce la siguiente peticion, intentaria extraer un paquete del siguiente
puerto de entrada (el posterior al de la tltima fuente). Esta seria una operacion round
robin.

7.3. El lenguaje de especificacion Rose

El disenio de un nuevo lenguaje de programacion implica un esfuerzo considerable en
diversos frentes, e.g., en la definicién de su sintaxis y semantica, en la implementacién
de intérpretes y compiladores, en el desarrollo de herramientas para el analisis, depu-
racién, optimizacién, manipulacién de programas, etc. Una aproximacion alternativa
consiste en construir un lenguaje empotrado, i.e., desarrollar librerias en algtin len-
guaje existente (el lenguaje anfitrién), lo cual permite definir programas en el nuevo
lenguaje como objetos del lenguaje anfitrién. En este contexto, todas las herramientas
y caracteristicas del lenguaje anfitrién se podran usar en el lenguaje empotrado.

Siguiendo esta aproximaciéon hemos desarrollado Rose, un lenguaje para la especi-
ficacion de routers Click empotrado en Curry. Curry tiene propiedades que lo hacen
adecuado para el desarrollo de lenguajes de dominio especifico!. En particular, po-
see virtudes convenientes para describir routers (e.g., un mecanismo de computacion
perezoso, reglas condicionales con “guardas” y combinadores de orden superior, entre
otras); ademas, permite el uso de ciertas caracteristicas de tipo logico (variables 16gi-
cas, indeterminismo y busqueda), que pueden ser ttiles para las tareas de simulacion
y prueba. Las principales ventajas con que contamos en nuestra aproximaciéon y, en
particular, por el hecho de empotrar Rose en Curry, son:

Estructuras de datos y recursion. Hacemos uso de las listas de Curry para des-
cribir elementos que tienen multiples entradas. Frecuentemente, tales elementos
se definen para cualquier tamano, una propiedad que se denomina genericidad
en los lenguajes de descripciéon de hardware como VHDL. La recursién es una
forma comun para definir y manipular convenientemente tales elementos.

Polimorfismo. Algunos elementos deben aceptar como parametros datos de diferen-
tes tipos, de tal modo que esos datos se pueden reutilizar en varias partes del

1De hecho, Curry ya ha sido usado para empotrar otros lenguajes, e.g., un lenguaje para progra-
macion distribuida [Han99].
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router con diferente informacién de entrada.

Funciones de orden superior. Las funciones de orden superior son esenciales para
construir las configuraciones de un router; en particular, para conectar y com-
poner elementos existentes. Los operadores de composicién que seran descritos
en la Seccion 7.3.1 hacen un uso extenso de las funciones de orden superior.

Evaluacion perezosa. Curry obedece a un modelo de evaluacién perezoso, i.e., las
funciones son evaluadas cuando su resultado es demandado. Esta propiedad es
particularmente util cuando se trata con estructuras de datos infinitas (como
lo es un flujo de paquetes). Por ejemplo, podemos definir un router como una
funcién que genera un flujo infinito de paquetes; sin embargo, si el usuario
demanda tnicamente la visualizacién de los primeros 10 paquetes, el resto de
paquetes no se generara.

Sistema de tipos. Curry cuenta con un algoritmo de inferencia de tipos estdndar
que opera durante la compilacién. Los errores de tipo suelen ser ttiles para
detectar errores de compilacién en una configuracién de un router, e.g., para
detectar si dos elementos incompatibles han sido conectados.

Caracteristicas logicas. Algunas propuestas recientes para la especificacién de hard-
ware, particularmente Lava [Cla01] y Hawk [Mat00], estan basadas en lenguajes
funcionales puros (Haskell). Por otro lado, Curry ofrece caracteristicas logicas
como funciones indeterministas, variables logicas, bisqueda encapsulada, etc.
Tales caracteristicas son ttiles sobre todo para llevar a cabo simulaciones; por
ejemplo, conectando diferentes elementos se tienen flujos indeterministas para
los paquetes, los cuales se pueden explorar automaticamente por las compu-
taciones de Curry.

Los elementos de Click son basicamente procesadores de paquetes. Por ello, cada
elemento en una configuracion de router puede abstraerse como una funcién que
recibe un determinado numero de flujos de paquetes y devuelve también un cierto
ntmero de flujos de paquetes. En concreto, cada puerto de entrada recibe un flujo de
paquetes y cada puerto de salida emite un flujo de paquetes. Los paquetes y flujos de
paquetes se modelan por medio de la especificacion de tipos que sigue:

type Packet = [Int]
type Stream = [Packet]

Asi, un paquete se modela con una lista (finita) de bytes, codificados en Rose como
enteros, mientras que los flujos de datos (streams) se modelan con listas (potencial-
mente infinitas) de paquetes. Tipicamente, los paquetes de datos que manipula un
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router como Click, siguen el protocolo de internet IP (Internet Protocol [Pos81]); en
nuestro caso, representamos la cabecera IP de un paquete de datos con la menciona-
da lista finita de bytes. En Rose cada elemento Click lo modelamos de la siguiente
manera:

element :: [Conf] -> [Stream] -> [Stream]

i.e., un elemento toma algunos parametros de configuracion (si los hay), una lista
de flujos de entrada (que puede ser vacia si se trata de un elemento de la clase de
los proveedores de paquetes), y devuelve una lista de flujos de salida (que puede
ser vacia si es un elemento de la categoria de elementos de extraccion de paquetes).
Ademas, los parametros de configuracion agregan informacion adicional que define el
comportamiento particular de un elemento.

Enseguida vamos a mostrar ejemplos de las cinco categorias de paquetes introdu-
cidas en la seccion precedente.

Proveedores de paquetes. Estos elementos se codifican como funciones sin flujos
de entrada y un sélo flujo de salida. Por ejemplo, el elemento Click FromDevice (eth)
recoge paquetes de un segmento de red, donde eth es un dispositivo de red (una
tarjeta de interfaz de red). En Rose lo especificamos del modo siguiente:

fromDevice [eth] [] = infiniteSource [eth] []

Aqui, la funcién auxiliar infiniteSource es similar a fromDevice pero simula el flujo
de paquetes fluyendo en un segmento de red. Obviamente no hay diferencia en Rose
entre el modelado de los elementos Click fromDevice e infiniteSource, debido a
que no implementamos conexiones a red. Otro elemento Click proveedor de paquetes
y modelado en Rose es: fromDevice_u [parametros] [], el cual permite la creacién
de paquetes con las caracteristicas indicadas en los parametros.

Elementos extractores. Estos elementos se codifican en Rose por medio de fun-
ciones que devuelven sus flujos de entrada sin modificacion (contrariamente a Click
donde estos elementos no tienen flujos de salida). La razén de este comportamiento es
permitir al usuario observar la salida de un router, cuestién que puede ser util durante
la fase de especificacién para comprobar el comportamiento del router. Por ejemplo,
el elemento de Click ToDevice(eth) envia un flujo de paquetes a un determinado

dispositivo fisico de red. En Rose, lo codificamos con?:

toDevice [eth] [ps] = [aux ps]

where aux [] = [

2 A continuacién no mostraremos el tipo del elemento toda vez que siempre siguen la forma: [Conf]
-> [Stream] -> [Stream]
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aux (p:ps) = p : aux ps
Aqui, descartamos el dispositivo de red (en la funcioén local aux) ya que no estamos in-
teresados en los dispositivos de red a los que los paquetes son enviados. Si se requiriese
més informacién a partir del elemento Click ToDevice(eth) podriamos modificar la
funcion para devolver pares de la forma (dispositivo de red, paquete).
discard [] [ps] es otro elemento extractor de paquetes de Rose que recibe un
flujo [ps] de paquetes y los descarta, i.e., los elimina.

Modificadores de paquetes. FEn Rose estos elementos se modelan por medio de
una funcién que recibe un flujo de paquetes y devuelve uno o dos flujos de salida.
Como ejemplo de esta clase de elementos mostramos la especificacion del elemento de
Click Strip(n), cuya funcion es borrar los primeros n bytes de cada paquete (e.g.,
para retirar la cabecera Ethernet de un paquete). En Rose, Strip(n) se codifica como
sigue:
strip [n] [ps] = [st_ n ps]
where st_ m [] =[]
st_ m (q:qs) = dropm q : st_ m gs

donde drop es una funciéon de predefinida de Curry (forma parte del Preludio) que
devuelve el sufijo de la lista dada sin los primeros n elementos de la lista. Otros
elementos de Click que son modelados en Rose son:

decIPTTL [] [ps]: Decrementa en uno el contador TTL (Time To Live) de tiempo
de vida de un paquete de datos. Si el contador llega a 0 elimina el paquete.

fixIPSrc [Ip dir] [ps]: Cuando se genera un paquete de error se encarga de es-
cribir la direccién dir IP local en él.

getIPAddress [] [ps]: Copia la direcciéon IP destino del paquete en otro campo
(de anotacion) del paquete para preservar su valor.

icmpError [Err dir_origen tipo cdédigo] [ps]: Genera nuevos paquetes indi-
cando un error del tipo y cddigo indicado ocurrido en el ordenador con di-
reccion IP origen dir_origen.

ipFragmenter [I tamafio] [ps]: Cuando un paquete tiene un tamaio menor al
indicado en tamafio, se coloca sin cambios; en caso contrario se genera un paquete
de error.

paint [Col c] [ps]: Coloca la anotacién c en el campo de anotacién correspon-
diente en el paquete.
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paintTee [Col c] [ps]: Si el paquete que recibe trae la anotacién c en el cam-
po correspondiente genera un mensaje de error, en caso contrario devuelve el
paquete sin cambios.

Elementos de enrutamiento. Estos elementos tienen un sélo flujo de entra-
da y dos o méas flujos de salida. Por ejemplo, consideremos el elemento de Click:
Classifier(pati,...,paty,) el cual clasifica paquetes de acuerdo a la informacién con-
tenida en el propio paquete. Para ser més precisos, este elemento toma una secuencia
de patrones pati,... ,pat, (cada patréon contiene uno o mas pares que indican un
desplazamiento en el paquete y el valor en esa posicion), compara cada paquete de
entrada contra el conjunto de patrones y coloca el paquete en un puerto de salida
dependiendo del primer patrén con el que coincida. Por ejemplo la declaracién en
Click:

Classifier(12/0806 20/0001,
12/0800,
-)s
crea un elemento con tres puertos de salida a utilizar de acuerdo al tipo de paquetes
Ethernet que se trate:

1. Solicitudes ARP (protocolo de resolucion de direcciones: Address Resolution
Protocol), estos paquetes tienen en el desplazamiento (byle) 12 un valor hexa-
decimal: 0806, mientras que en el desplazamiento 20 tienen el valor hexadecimal
0001 y seran enviados al primer puerto de salida.

2. Los paquetes IP tienen en el desplazamiento 12 el valor hexadecimal 0800 y son
enviados al segundo puerto de salida.

3. En cualquier otro caso de paquetes (denotados por el caso especial “-”) se depo-
sitan en el tercer puerto.

En Rose, denotamos a los patrones con una lista de expresiones “Pat cons”, donde
cons es una lista con un nimero impar de enteros tales que cada par de enteros n,m
especifica la siguiente condicién: el byte n del paquete tiene el valor m. El dltimo
entero de la lista cons indica el flujo de salida (el primero es el cero) para los paquetes
que cumplen con el patrén. El caso especial “-” (el cual empareja a cualquier paquete)
se representa con un patrén con un sélo elemento, i.e., el flujo de salida. De este
modo, la cadena de configuracion indicada arriba, “12/0806 20/0001, 12/0800, -7, se
especifica en Rose como sigue:

[Pat [12,8,13,6,20,0,21,1,0], Pat [12,8,13,0,1], Pat [2]]
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Aqui, a cada par que en Click indica desplazamiento/valor lo denotamos con varios
pares byte/valor; por ejemplo el patrén de Click 12/0800 se representa con la secuencia
[12, 8, 13, 0], i.e., en el byte 12 debe haber un valor 8, y en el 13 un 0.

La especificacion del elemento Click: Classifier(pati,...,pat,) en Rose es la
siguiente:

classifier pats [p:ps] = add n p gs
where n = class pats p
gs = classifier pats [ps]

class (Pat pat:pats) p = let n = class_ pat p

in if n == (-1) then class pats p
else n
class_ [n] p=n
class_ (pos:val:es) p = if p!!pos == val then class_ es p
else -1

add n p qs = if n==0 then (p : gqs!!0) : tail gs
else (qs!!0) : add (n-1) p (tail gs)
En general, una llamada de la forma classifier pats (p:ps) devuelve una lista de
flujos [qs1,...,p:q8n,--.,98k], donde [gs1,...,98,,...,98k] es la lista devuelta por
classifier pats ps. La funcién classifier determina primero el flujo de salida n
del primer paquete de entrada p (usando la funcién class) y entonces agrega (usando
la funcion add) el paquete p en cabeza del flujo n el cual es el resultado de aplicar
classifier recursivamente al resto de paquetes de entrada ps.

Dada una llamada de la forma “ps!!n”, la funcion predefinida “!!” devuelve el
enésimo elemento de la lista ps; por otro lado, una llamada de la forma “tail ps”
devuelve la cola de ps. Otros elementos de enrutamiento de Click modelados en Rose
son:

arpQuerier [Ip dirIPlocal, Eth dirRedLoc, Mapt tabla] [ps]: Este paque-
te convierte direcciones de Internet IP en direcciones de red local a partir de los
datos del ordenador local y de la tabla; si no puede hacerlo, genera un paquete
de solicitud a la red en busca de la resolucién.

arpResponder [Mapt tabla] [ps]: Contesta a una pregunta formulada por medio
de un paquete arpQuerier mediante la informacién que tiene en la tabla.

lookupIPRoute [] [ps]: Es la funcién més importante del router, basandose en la
IP de destino determina el puerto adecuado de salida del paquete; propiamente
es la accion de enrutamiento.
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Elementos de planificacion. Estos elementos tienen un flujo de salida y dos o
més flujos de entrada. Seleccionan un paquete de entrada a partir de un flujo de
entrada (siguiendo alguna politica predeterminada) y lo envian a un flujo de salida.
Aqui, asumimos que siempre hay paquetes disponibles en cada flujo de entrada. Por
ejemplo, la siguiente funcién en Rose implementa una estrategia trivial “round-robin”:

roundRobin [] ss = [rr ss]
where rr [] =[]
rr (s:ss) = if s==[] then rr ss
else (s!!0) : rr (ss++[tail s])

La funcién roundRobin recibe una lista de flujos de entrada y ningin parametro de
configuracion. Devuelve el paquete en cabeza del primer flujo de entrada y pasa el resto
de paquetes de este flujo a la posicion final de la lista de flujos y llama recursivamente
al elemento roundRobin. En la siguiente llamada tomaré un paquete del segundo flujo
de entrada y asi sucesivamente.

7.3.1. Operadores de composicién

Rose ofrece al usuario una libreria escrita en Curry que contiene la especificacién de
los principales elementos de Click. Sin embargo, esto no es suficiente para especificar la
configuraciéon de un router. El programador requiere métodos sencillos para conectar
elementos individuales y asi poder construir componentes méas grandes. Con ese fin,
se incluyen operadores de composicion tipicos, los cuales son definidos haciendo uso
de las facilidades de orden superior del lenguaje Curry.

A continuacién mostramos un operador de composicion que se usa para combinar
cierto numero de elementos, de tal forma que la salida de un elemento es la entrada
del siguiente. La definicion del operador es como sigue:

seq0fe :: [[Stream] -> [Stream]] -> [Stream] -> [Stream]

seqOfe [] = id

seq0fe (elem : es) = \input -> seqOfe es (elem input)
donde id es la funcién identidad. La funcién seqO0fe toma una lista de elementos
y devuelve un nuevo elemento cuya entrada se corresponde con la entrada para el
primer elemento de la lista y cuya salida es la salida del altimo elementos de la lista.
Por ejemplo, la siguiente funcién representa la especificaciéon en Rose del router de la
Figura 7.1

simpR = seqO0fe [fromDevice [Eth 0], Counter [], Discard []]

Otro operador de composicién usual es mult, que se usa para conectar elementos de
enrutamiento (que tienen multiples flujos de salida) con elementos modificadores de
paquetes. La especificacion de mult es como sigue:
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mult :: ([Stream] -> [Stream]) -> [[Stream] -> [Stream]]
-> [Stream] -> [Stream]

mult elem es = \input -> mult_ es (elem input)
mult_ :: [[Stream] -> [Stream]] -> [Stream] -> [Stream]

mult_ es ss = concat (m es ss)
where m [] [] = [
m (e:es) (s:ss) = (e [8]) : m es ss

Aqui, concat es una funcion predefinida de Curry para concatenar una lista de listas.
La funcién mult toma un elemento con n flujos de salida y una lista de n elementos,
cada uno con un flujo de entrada de tal modo que cada flujo de salida del primer
elemento se conecta con un sélo elemento de la lista en el orden de aparicién. El
conector produce un nuevo elemento cuyo flujo de entrada es la entrada para el primer
elemento y cuyos flujos de salida son los flujos de salida de la lista de elementos. Por
ejemplo, la funcién
classST = mult (classifier [Pat [12,8,13,6,20,0,21,1,0],
Pat [12,8,13,0,1],
Pat [2]])
[strip [I 141,
checkIPHeader [],
toDevice [Eth 0]]

crea un nuevo componente que toma un flujo de entrada y envia paquetes de solicitud
ARP al elemento strip (el cual elimina los primeros 14 bytes de un paquete, i.e.,
la cabecera Ethernet), paquetes IP al elemento checkIPHeader (quien verifica que la
longitud del paquete es razonable y que la direccién IP de origen sea una direccién
legal unicast), y el resto de paquetes al elemento de salida de paquetes toDevice
[Eth 0].

7.3.2. Operadores de flujo

Los operadores de flujo de Rose permiten recoger el flujo de paquetes a partir de
un puerto de salida de un elemento y depositarlo en un puerto de entrada de otro
elemento. La lista de flujos de paquetes presenta en la posicion 0 la lista de paquetes
para el puerto 0, en la posicién 1 la lista de paquetes del puerto 1, y asi sucesivamente.
El operador mas simple, ->-, conecta un elemento con un puerto de salida a un
segundo elemento con un puerto de entrada:

(->-)::([Stream]->[Stream]) ->
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([Stream]->[Stream]) -> [Stream] -> [Stream]
eleml ->- elem2 =\inp -> let med = eleml inp in elem2 med

A continuacion, en el gjemplo siguiente:

import rose

EthHdr = [1,1,1,1,1,1,9,9,9,9,9,9]

TTLf1ld = 200

IPsrc = [154,250,159,2]

IPtg = [148,208,179,3]

fd = fromDevice_u [I 2, Eh EthHdr, Ip IPsrc,
Ip IPtg, Ttl TTLf1d]

st = strip [I 14]

d = discard []

router = fd ->- st ->- d

primero se crean dos paquetes mediante el elemento £d del tipo fromDevice_u con la
direccién de red EthHdr, la direccion IP origen IPsrc, la direcciéon IP destino IPtg y
el campo de tiempo de vida TTL con el valor TTLf1d. Enseguida se crea un elemento
(st) a partir de strip para quitar 14 bytes al paquete (en la practica esto convierte
un paquete de red local en un paquete de Internet) y otro del tipo discard (d) que
los elimina. Finalmente, se conectan por medio del operador de flujo ->-.

El operador n a 1: =>- conecta el enésimo puerto de salida de un elemento con un
segundo elemento con un puerto de entrada.

(=>-)::(([Stream] ->[Stream]), Int )->
( [Stream]->[Stream]) -> [Stream]->[Stream]
(eleml, sp) =>- elem2 = \inp ->let mid = eleml inp
in elem2 [mid !! sp]
A continuacién, podemos ver un ejemplo del uso del nuevo operador:

import rose

EthHdr = [1,1,1,1,1,1,9,9,9,9,9,9]

TTLf1ld = O

IPsrc = [154,250,159,2]

IPtg = [148,208,179,3]

IPerrs = [148,208,179,1]

fd = fromDevice_u [I 3, Eh EthHdr, Ip IPsrc,
Ip IPtg, Ttl TTLf1d]

st = strip [I 14]

dec = decIPTTL []

d = discard []
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router = fd ->- st ->- end
(dec,0)=>-4d
(dec,1)=>- icmpError [Err IPerrs 5 0 ] ->- d

end

end

En esta configuraciéon de router se declaran cuatro elementos, uno creado a partir de
fromDevice_u (£d) que genera tres paquetes con los datos de configuracion indicados
(en particular el tiempo de vida del paquete serd 0). Un segundo elemento del tipo
strip (st) elimina 14 bytes; otro de tipo decIPTTL (dec) que verifica el tiempo de
vida del paquete y un altimo a partir de discard (d). En el ejemplo, se conecta fd
con st y la salida se entrega a la funcién indeterminista end donde, en el primer caso,
se conecta el flujo del puerto 0 con d, mientras que en el segundo caso se generara
un paquete de error con icmpError que finalmente se descarta. Este ejemplo produce
paquetes con el tiempo de vida consumido y, al pasar por la revisién de dec, genera
paquetes de error.

Por dltimo, el operador m a n: =>= enlaza dos elementos a partir del puerto de
salida m del primer elemento al puerto n de entrada del segundo elemento.

(=>=)::(([Stream] ->[Stream]), Int) ->
(Int, ([Stream]->[Stream]) ) -> [Stream] -> [Stream]
(eleml, sp) =>= (tp, elem2) =
\inp ->let mid = eleml inp
in elem2 (inst tp (mid !'! sp) [[[ 111)

el cual es util en la representacion del router Click IPv4 [KohO1].

7.3.3. Implementaciéon

La libreria implementada (Rose) en Curry para la especificacion de routers incluye
los siguientes contenidos:

= Un subconjunto de elementos Click, en particular aquellos necesarios para im-
plementar el router IPv4 [Koh01] de Click.

= Operadores de composiciéon y flujo para conectar elementos.

= Funciones para iniciar la prueba (simulacion) de las configuraciones de un router.

Existen dos funciones de prueba, la primera para probar un router que genera un
flujo finito de paquetes:

simulfr router = router []
Y la segunda que opera con un router con un flujo infinito de paquetes.

simuln router n port = take n ( router [] !! port)
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De esta manera, el usuario puede obtener los primeros n paquetes enviados al puerto
de salida por la especificacion del router, evitando asi un ciclo infinito si el flujo de
entrada es infinito. La funcién predefinida take devuelve los primeros n elementos de
la lista dada.

Adicionalmente, la libreria contiene algunas funciones auxiliares, e.g.,

isBroadCastIP []
isBroadCastIP (h:t)

False
if h == 255 then True
else isBroadCastIP t

isUnivIP []
isUnivIP (h:t) = if h /= 0 then False

else isUnivIP t

True

para verificar si una direccion IP es una direccion de difusién (contiene algtn 255),
o si es la direccion IP universal (0.0.0.0). Ademé&s también incluye funciones para
manipular paquetes de datos, tales como la aplicacion de una funcién a una posicion
dada de un paquete. Con la finalidad de aplicar los conceptos mencionados se ha
escrito la especificacion del router Click completo [KohO1] para paquetes IPv4 en
Rose disponible en www.dsic.upv.es/~guadalupe.

7.4. Trabajo relacionado

Hasta donde sabemos, no hay aproximaciones previas para la especificacion de configu-
raciones de router basadas en un lenguaje declarativo bien establecido. Encontramos,
sin embargo, aproximaciones similares para el disenio y verificacién de componentes
hardware (Claessen [Cla01] y Matthews [Mat00]) desarrolladas como lenguajes empo-
trados en el lenguaje funcional perezoso Haskell. En ese sentido, nuestra aproximacién
se inspira en los trabajos de Claessen [Cla01] y Matthews [Mat00] quienes definieron
un lenguaje empotrado en lugar de un lenguaje nuevo. En general, esta aproximacién
simplifica enormemente el desarrollo de nuevos lenguajes de dominio especifico. No
obstante, nuestro trabajo presenta algunos aspectos distintivos:

= El lenguaje anfitrion es diferente. Mientras [Cla01, Mat00] usaron Haskell, no-
sotros empotramos Rose en el lenguaje multi-paradigma Curry, el cual extiende
las caracteristicas funcionales de Haskell con caracteristicas logicas y restriccio-
nes concurrentes. Estas caracteristicas pueden ser itiles en futuros desarrollos
para realizar tareas como: simulacion, verificaciéon, optimizacion, etc.

= Los sistemas especificados son diferentes. Mientras [Cla01, Mat00] especifican
circuitos hardware, nuestra aproximacion tiene que ver con configuraciones de
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router. Aunque comparten algunas similitudes, la especificacion de routers tie-
nen algunas particularidades que no estin presentes en la especificaciéon de cir-
cuitos hardware.

7.5. Conclusiones

Hemos introducido el lenguaje de dominio especifico Rose para la descripcion de
configuraciones de routers. Rose estd empotrado en el lenguaje declarativo multi-
paradigma Curry, lo que significa que podemos hacer uso de todas las herramientas
para andlisis, optimizacién, manipulaciéon de programas, etc, disponibles para Curry.
Por ejemplo, podemos usar el evaluador parcial dirigido por marrowing para Cu-
rry [RSV05a] para especializar configuraciones genéricas de un router, un sistema de
transformacion de plegado/desplegado [AFMV04] para manipular configuraciones de
router de modo que se preserve la semantica de la transformaciéon o, inclusive, usar
las facilidades para hacer trazas de programas en el ambiente de desarrollo PAKCS
[HeAE104] con la finalidad de depurar una especificacion de un router. Hemos mos-
trado como los elementos basicos de Click se especifican en Rose y como los operadores
de composicion se usan para construir configuraciones mayores. De esta forma, Rose
permite al usuario especificar configuraciones de router de manera concisa, modular
y reusable, mientras que conserva su naturaleza declarativa.

Este trabajo ha dado lugar a toda una serie de temas interesantes para realizar
extensiones futuras. Por un lado, podria extenderse Rose para cubrir todos los elemen-
tos Click existentes. Ademas, seria interesante implementar traductores de Click hacia
Rose y viceversa. Esto facilitaria la interaccion con Click y asi Rose podria conside-
rarse como una herramienta préctica para el diseno y verificacién de especificaciones
de routers Click, i.e., de routers reales.

Sin embargo, el interés particular de Rose en el contexto de esta tesis tiene que
ver con el hecho de que los lenguajes de dominio especifico empotrados son excelentes
instrumentos de prueba para las herramientas de evaluacion parcial [Hud98]. Asi, se
espera que la evaluacién parcial de los programas escritos en un lenguaje de dominio
especifico empotrado puedan optimizarse con respecto a sus librerias. De este modo,
probaremos en el siguiente capitulo el desarrollo del evaluador parcial offfine [RSV05a]
especializando ejemplos escritos en Rose.



Capitulo 8

Aplicaciéon del evaluador parcial

En este capitulo presentamos una aplicacién de la evaluacién parcial, en la que espe-
cializamos una libreria de un lenguaje empotrado de dominio especifico con respecto
a un programa de aplicacién. En particular escribiremos programas de prueba escritos
en la libreria Rose. Este proceso es propiamente la especializacién de interpretes y es
conocido en la literatura de evaluacion parcial como compilacién por especializacion.
En [RASO06] se ha publicado parte del material que aqui se expone.

8.1. Antecedentes

El entorno de desarrollo del lenguaje Curry, PAKCS cuenta actualmente con un eva-
luador parcial desarrollado a partir del esquema NPE online de evaluacién parcial
dirigido por narrowing. Con la finalidad de especializar programas mas grandes, se
ha formulado el nuevo esquema NPE el cual opera de manera offline (Capitulos 4, 5
y 6).

Al disefiar un lenguaje de dominio especifico (DSL, Domain Specific Language)
el objetivo principal es abstraer el dominio del problema para facilitar la generacion
rapida de aplicaciones, por lo que los aspectos relacionados con la eficiencia del DSL
son secundarios. Hudak [Hud98] propuso el uso de la evaluacion parcial para mejorar
la eficiencia de las aplicaciones escritas en un DSL. La propuesta plantea la compila-
cion por evaluacién parcial [Fut71], i.e., especializar un interprete con respecto a un
programa y, de ese modo, reducir la sobrecarga de interpretacion.

El lenguaje de dominio especifico que utilizamos en este capitulo para llevar a
cabo los experimentos es Rose (que se introduce en el Capitulo 7). Rose ha sido es-
crito siguiendo la aproximacion de lenguaje de dominio especifico empotrado (DSEL,
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Domain Specific Embedded Language). El anfitrién de Rose es el lenguaje logico fun-
cional Curry. Curry presenta caracteristicas bondadosas para el modelado del dominio
gracias, entre otras cosas, a las facilidades que ofrece en cuanto a estructuras de datos
infinitas y el manejo de orden superior, lo que permite modelar de una manera muy
flexible los conceptos del dominio como objetos de primer orden, i.e., funciones como
datos, flujos de paquetes de datos de Internet infinitos, etc.

A continuacién introducimos el contexto de compilacién por evaluacién parcial,
explicamos el tratamiento que se da en nuestro esquema al orden superior, después
mostramos los resultados de los experimentos efectuados y, finalmente discutimos el
trabajo relacionado y concluimos.

8.2. Compilacién por evaluacién parcial

A continuacion introducimos la técnica de compilacién por evaluacion parcial postu-
lada en [Fut71].

Dado un programa p escrito en el lenguaje L, el resultado de la ejecucién de p con
algtn dato de entrada d se denota como: [[p]]. d = resultado.

En la ecuacion 8.1 la ejecucion del programa p (escrito en el lenguaje S) con sus
datos de entrada es equivalente a la ejecucién del intérprete int (escrito en un lenguaje
L) con un programa y sus datos como entrada.

[[plls [d] = [[int]]L [p,d] def. ecuacional de intérprete (8.1)

La ecuacion 8.2 define el evaluador parcial (mix escrito en un lenguaje L). La espe-
cializacién del programa p con un dato de entrada di, y la ejecucion del resultado
de la especializacién con d2, es equivalente a la ejecucién de p (escrito en el len-
guaje L) con todos sus datos de entrada. Hay que notar que la parte derecha de la
ecuacion 8.2 involucra dos ejecuciones de programa. Primero, se genera un programa,
residual r = [[mix]]. [p,d1], y segundo, el programa residual r se ejecuta con el dato
d2.

[Pl [d1,d2] = [[ [mix]]. [p,d1] ]]. [d2] def. ecuacional de mix (8.2)

A continuacién se muestra como compilar programas usando un intérprete y el eva-
luador parcial de programas. Este resultado se conoce como la primera proyeccidn de
Futamura [Fut71].

Sea int un S-intérprete escrito en un lenguaje L, s un programa escrito en un
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Intérprete del lenguaje anfitrién, e.g., Curry

Libreria
DSEL
= Intérprete

)

Una aplicacién concreta (e.g., un router)

Figura 8.1: Las capas de interpretacion de un DSEL.

lenguaje S, y d sus datos de entrada. La ecuacion se demuestra por:

[[s]ls 4 = [[int]]L [s, d] por ec. 8.1
= [ ([mix]] [int,s] ) ]l. d por ec. 8.2
= [[objeto]] d renombrando el programa
residual como: objeto

La accién de un compilador es propiamente la reduccién de un programa a un cé-
digo intermedio para su ejecucién con los datos de entrada. En las ecuaciones mos-
tradas a partir de un intérprete y un programa, se obtiene codigo intermedio, i.e.,
[mix]]y [p,d1] = objeto, producto de la especializacion del intérprete para un pro-
grama.

A continuacion, ilustramos el esquema de compilacién aplicado a nuestro caso.
En la Figura 8.1 se muestra la secuencia de las capas de interpretaciéon de un DSEL.
Primero, la libreria DSEL interpreta el programa fuente, e.g., un router escrito en
Rose. El resultado de la primer capa de interpretacién es tomado por el intérprete
del lenguaje anfitrién quien lleva a cabo la ejecucion final del codigo. Estas capas
se pueden eliminar si aplicamos la técnica de compilacién por evaluacién parcial,
expresada por las siguientes ecuaciones:

[[router]|aser [d] = [[dsel_int]]curry [router,d]
=[[ [mix]]curry [dsel_int,router] ||curry [d]
= [[router_ compilado||curry d

De este modo, el router compilado queda preparado para su ejecucion en Curry, que
es mas eficiente que compilar el DSEL y el programa sin evaluar parcialmente.
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partcall(f, e, ..., ex)
apply(e1, e2)
p = c(r1,...,Tp)

R = D;...D,

D = f(x1,...,zp) =€

e x
| cler,...,en)
| fler,...,en)
| case ey of {p1—e1;...;pn — €n}
| fease ey of {p1—e1;...;pn — en}
|
|

Figura 8.2: Representacion abstracta del lenguaje intermedio extendida para orden
superior.

8.3. El orden superior y NPE

El orden superior es una de las caracteristicas mas importantes de un lenguaje decla-
rativo para permitir el desarrollo de DSELs.

En esta secciéon describimos la representacién del orden superior en el lenguaje
intermedio de Curry (FlatCurry) y su tratamiento en el esquema NPE. Con ese fin,
en la Figura 8.2 mostramos la representacion abstracta del lenguaje intermedio (la
representacion plana) extendida para manipular funciones de orden superior.

El orden superior se implementa mediante la introduccion de la funcién de primer
orden: apply, para ello se agrega el siguiente axioma [Han03]:

[[apply(f(e1,...,em),e)]] = f(e1,...,em,e€)

si f tiene una aridad n tal que n > m. De este modo, una aplicaciéon de funcioén
representada por apply es evaluada agregando su segundo argumento a la llamada a
la funcion parcial f. En FlatCurry se distinguen las funciones totales de las funciones
parciales, que se representan por: partcall.

Ejemplo 8.1 Consideremos el siguiente programa que hace uso de la funcion de or-
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den superior map:

fx = (S x)

main 1st = map f 1st

map h [] = [l

map h (x:xs) = (hx) : (maph xs)

La representacion abstracta de este programa es:

main(lst) = map(partcall(f),1lst)

map(x,y) = fcase x of
{0 =1

(w:ws) — apply(x,w):map(x,ws) }

La funcién main invoca a la funcidon map, que tiene como primer argumento una
llamada a funcion parcial (partcall(f)), por tanto, en la implementacion de map
aparece la estructura apply que lleva a cabo la aplicacion del sequndo argumento w a
la funcién parcial contenida en x.

En el esquema NPE online [AHV01] las computaciones de evaluacion parcial aplican
las siguientes reglas:

[[f(Ck, e2)]] si e; = partcall(f, ),
k+1 = aridad(f)
lapply(er, e2)]] = § partcall(f,cx, e2) si e; = partcall(f,cx),

k+1 < aridad(f)
try _eval(apply(e1,ez2),{1}) otherwise

A grandes rasgos, una funcién parcial se convierte en una funcién total agregando
el argumento que falta (cuando es posible hacerlo). Si después de agregar un argu-
mento la funcién no tiene un namero de argumentos igual a su aridad, entonces se
mantiene como funcién parcial. En el resto de casos se evalian los argumentos del
apply mediante la funcién try eval en espera de poder llevar a cabo un aplicacion
a una funcién parcial después de la evaluaciéon. El segundo argumento de la funcion
try eval es 1 para indicar que el primer argumento de apply es estricto, i.e., requiere
una forma particular para poder computar el apply, en este caso la forma partcall.
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En el esquema NPE offline presentado en el Capitulo 4 se introduce una fun-
cién explicita apply dentro del programa fuente para representar el orden superior,
convirtiéndolo asi en un programa de primer orden.

Ejemplo 8.2 Consideremos el siguiente ejemplo introducido en el Capitulo j para
manipular un programa que hace uso de orden superior:

minc X = map incy X
map £ [| = []
map f (x:xs) = (apply f x): (map f xs)
incx = Sx
apply incp x = 1incx

la funcidn principal minc invoca a la funcién map con el argumento constructor incy,
que se usa después en la invocacion de la funcién apply.

Sin embargo, esta no es una solucion conveniente porque implica que cada vez que se
use map con una funcién diferente requeriremos crear una nueva regla para apply que
incluya el constructor relacionado a la nueva funcién a aplicar.

8.4. Compilacién

En esta seccién presentamos ejemplos de la compilacién por evaluaciéon parcial. Es-
pecializamos por un lado el DSEL Rose con respecto a un router y por otro, un
intérprete simple con respecto a un programa para ese intérprete.

8.4.1. Compilando Rose

Uno de los aspectos fundamentales en la evaluacién parcial de programas realistas
tiene que ver con el tratamiento del orden superior. En [ST96] optan por hacer una
transformacién a partir de los programas escritos en orden superior a una representa-
cién de primer orden. De esta manera, el evaluador parcial se convierte en un nucleo
basico, muy eficiente, que opera sobre programas de primer orden. En nuestro caso,
seguiremos esta aproximacion; para ello, planteamos primero una transformaciéon de
los programas (routers) de orden superior a primer orden y después calcularemos la
correspondiente anotacion (de acuerdo al esquema offfine). Finalmente, los programas
seran especializados con el nicleo basico NPE offline de primer orden introducido en
el Capitulo 5.

A continuacion se introduce un método para llevar a cabo la transformacion, sus
pasos estan inspirados en las reglas de inferencia de [AHV02] para resolver orden



8.4. COMPILACION 157

superior en el esquema NPE online. Los pasos son:

[lapply(er, e3)]] si ez = apply(ey, e3) y €5 = [[e2]]
[[f(Ck, e2)]] si ey = partcall(f,cr),

v k+1=aridad(f
[[partcall(f,ck,e2)]] si er = partcall(f,cx

v k+1 < aridad(f)
[lapply(o(r),e2)]]  sier = f(tn), f(Tan) =7 €R

y o ={xn—tn}
[lapply(o(t;),e2)]]  sier = (f)case c(t,) of

{pr — 1.}

i = C(Tn) y o= {xn — tn}

)

~— —

[[apply(e1, e2)]] =

[[o(r)]] si3e; tal que e; = partcall(f,cx),
[[f(E@)]] = f@n)=reRyo={t="¢}
f(e) en cualquier otro caso

El objetivo de estos pasos no es realizar una propagacion de datos estaticos por todo
el programa (incluyendo funciones de la libreria del DSEL), ya que ésto implicaria
una pasada de evaluacién parcial con un especializador que soporte orden superior.
Por tanto, la meta es transformar un router i.e., una expresion de orden superior a
primer orden. La transformacion es posible porque los datos necesarios para llevar a
cabo la transformacion son conocidos, i.e., un router se compone siempre de elementos
(funciones) conocidos, puesto que son necesarios para formarlo.

Ejemplo 8.3 Consideremos el router que se muestra a continuacion:
router = ((fromDevice Ethl) — > — (discard Void)) []

que se forma a partir de dos elementos enlazados por el conector de orden superior
— > —, el cual se implementa del modo que sigue:

eleml — > — elem2 = \inp — > elem2 (eleml inp)
El codigo en lenguaje intermedio de este programa es:

router = apply(— > — ( partcall(fromDevice, Ethl),
partcall(discard,Void) )

1)
— > —(x,y) = partcall(lambda,y, x)

lambda(u, v,w) = apply(u,apply(v,w))
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donde las funciones locales son globalizadas por “lambda-lifting”. Los pasos de traduc-
cion del router se muestran a continuacion, el router es:

router = apply(— > — ( partcall(fromDevice, Ethl),
partcall(discard,Void) )

1D

El primer argumento de apply es una llamada a funcién, por lo tanto lo desplegamos:

router = apply( partcall( lambda, partcall(discard,Void),
partcall(fromDevice,Ethl) )

1)

Hay una llamada a funcion parcial y un argumento, por lo tanto se reduce el apply:

router = lambda( partcall(discard,Void),
partcall(fromDevice,Ethl), [])

Ain hay llamadas parciales por lo que desplegamos la funcidn lambda

router = apply( partcall(discard,Void),
apply( partcall(fromDevice,Ethl), []))

Aparece un apply interno que puede reducirse:
router = apply( partcall(discard,Void), fromDevice(Ethl,[]) )
Finalmente, se reduce el wltimo apply:
router = discard( Void, fromDevice( Ethi, []) )

El router se puede evaluar parcialmente habida cuenta de que se ha transformado a
una expresiéon de primer orden.

Ejemplo 8.4 Consideremos el router:

THO x = seqOfe [ (fromDevice x), (paint (Col 99)), (strip Void),
(toDevice x) | []

El router hace uso de elementos de la libreria Rose a los que les hace falta un argu-
mento. La transformacion a una expresion de primer orden (ya anotada) se muestra
a continuacion:

TF0 x = toDevice (GEN x) (strip Void (paint (Col 99) (fromDevice x [])))
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Tabla 8.1: Tiempos de ejecuciéon del Ejemplo 8.4 (milisegundos).

Programa NPE online mejoral NPE offline mejora2
(online) | anot ‘ mix | (offline)
Router 3163 | 1.093 | 414 | 1168 | 1560 |

La anotacion GEN se introduce para obtener un programa no creciente (Capitulo 5).

El router consta de cuatro elementos. Bdsicamente, genera paquetes de red local
emulando el elemento fromDevice; después, a cada paquete se le coloca una etiquete
de identificacion: 99. A continuacion, el paquete de red local se convierte en paquete
de Internet (accion del elemento strip) y finalmente se emula su colocacion en el
segmento de red local con el elemento toDevice.

El codigo intermedio especializado del Ejemplo 8.4 es el siguiente:

rFO vO = toDevice_pel v0 vO
toDevice_pel v2 v0=FCase v0 of
{ Eth0 -> (: (FCase v2 of
{ EthO0 ->(: (: 4 (: 5... (: 99 ([] )))) toDevice2_pe3)
Ethl ->(: (: 4 (: 5... (: 99 ([] )))) toDevice2_pe4d)
H 0
Ethl -> (: (FCase v2 of
{ Eth0 ->(: (: 4 (: 5... (: 99 ([] )))) toDevice2_pe6)
Ethl ->(: (: 4 (: 5... (: 99 ([] )))) toDevice2_pe7)
M
}
toDevice2_pe3 =(: (: 4 (:
toDevice2_ped =(: (: 4 (:
toDevice2_pe6 =(: (: 4 (: .
toDevice2_pe7 =(: (: 4 (: 5...

: 99 ([1)))) toDevice2_pe3)
: 99 ([1)))) toDevice2_pe4d)
: 99 ([1)))) toDevice2_pe6)
: 99 ([1)))) toDevice2_peT)

[$2BNe e,
A~ AN AN A~

En el cédigo mostrado las listas se denotan en orden prefijo. Un paquete es simulado
por una lista de enteros que tiene en cabeza los valores (: 4 (: 5... Basicamente,
el codigo del router se ha mezclado con el coédigo de la libreria de elementos, lo que
corresponde propiamente al proceso de compilacién por evaluacién parcial, i.e., el c6-
digo del intérprete (DSEL Rose) y del programa (router) son reducidos a un programa
objeto (compilacién) en cédigo intermedio. El lenguaje intermedio es ejecutable en el
entorno de PAKCS [HeAET04].

En la Tabla 8.1 mostramos las mejoras en los tiempos de ejecucion para el router
del Ejemplo 8.4. Las mejoras se computan por el cociente del tiempo de ejecucion (en
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milisegundos) absoluto del router de orden superior entre el router transformado a
primer orden y especializado.

En la tabla observamos por un lado que el tiempo de especializacién de la herra-
mienta offline (NPE offline), atn considerando la anotacién, es menor con respecto
al tiempo de especializacion de la herramienta online (NPE online). Esto constituye
una de las propiedades de la aproximacién offline indicadas en el Capitulo 4. Por otro
lado, es interesante observar que la precision de la herramienta offline fue, para este
ejemplo, mayor con respecto a la herramienta online, ésto no ocurre siempre, ya que
en general, la herramienta de especializacion online es mas precisa que la offfine.

El test para el router del Ejemplo 8.4 consistié en requerir 100.000 paquetes de
datos al router. Un punto a destacar es que las aplicaciones que estan sujetas a carga
masivas de datos durante la ejecucién, el caso del router, son especialmente suscepti-
bles de mejora. De este modo, la mejora se comporta en proporcién directa al nimero
de paquetes procesados.

8.4.2. Un intérprete funcional simple

El ejemplo que sigue estd basado en una adaptacién del intérprete funcional simple
introducido en [LV05], para evaluar operaciones aritméticas (e.g., adicién y multi-
plicacion) sobre constantes o variables de enteros. En nuestro caso las operaciones
aritméticas se realizan sobre nimeros naturales.

data Nat = Z | SNat | E
data Token = Cst Nat | Var Nat | Plus Token Token
| Minus Token Token | Mult Token Token

El intérprete esté definido por la funcién int:

int (Cst X ) vars vals X

int (Var x ) vars vals lookup x vars vals

int (Plus x y) vars vals = add (GEN (int x vars vals))
(GEN (int y vars vals))
int (Minus x y) vars vals = minus (GEN (int x vars vals))
(GEN (int y vars vals))
int (Mult x y) vars vals = mult (GEN (int x vars vals))
(GEN (int y vars vals))

La funcién lookup, busca el valor asociado a una variable.

lookup x 1 (vivs) = E
lookup x (nv:nvs) 1 =E
lookup x (nv:nvs) (v:vs) = ifte (GEN (eq x nv)) v
(GEN (lookup x nvs vs))
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Las funciones para llevar a cabo comparaciones entre nimeros naturales, las condi-

cionales y las operaciones aritméticas son las siguientes:

eq Z Z = True
eq Z (8 y) = False
eq (Sx) Z = False

eq (Sx) (Sy) =eqxy

ifte True x ¥y

ifte False x y =y

add Z y =3
add (S x) y = S(add x y)

minus X Z = x

minus (S x) (S y)= minus x ¥y

mult Z _ =12
mult (S x) y = add y (GEN (mult x y))

La llamada inicial para especializar este programa es:

main x = int (Plus (Cst (S (S (S Z)))) (Cst x)) [1 []

Especializaremos el intérprete con respecto al programa de aplicacién escrito en la

funcién principal main. En main se pretende interpretar un programa que lleva a

cabo la adicion de la constante (S (S (S Z))) con una constante desconocida (di-

namica). La evaluacién parcial del intérprete sin anotaciones generaria un proceso de
computaciones parciales infinito. Las anotaciones para garantizar el caracter finito del

proceso se materializan en las funciones int, ifte y mult.
El codigo objeto del programa especializado es:

main v0 = add_pel int_pe2 (int_pe3 vO0)

add_pel Z v5 = vb
add_pel (S v304) vb = S (add_pel v304 v5)

int_pe2 = S (S (S Z))

int_pe3d v0 = v0

El codigo se reduce a una llamada a la funcion add_pel para sumar el dato estatico
(valor tres: (S (S (S Z)))) con un dato dinamico (v0), las instrucciones del programa
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de aplicacion (Cst) han sido interpretadas. Del mismo modo, el codigo extraido a
partir del intérprete es solo el necesario para realizar la operacién expresada en el
programa de aplicacion. Por la drastica reduccion de codigo, es claro que el tiempo de
ejecucion del programa especializado es menor que el tiempo requerido para ejecutar
el intérprete original.

8.5. Trabajo relacionado y conclusiones

Algunas otras aproximaciones para la optimizaciéon del cégido de un DSEL son las
siguientes: Backhouse [Bac02] aporta una metodologia basada en interpretacion abs-
tracta (Cousot y Cousot [CC77]) para analizar los programas de dominio especifico,
con el objeto de llevar a cabo el chequeo de errores y la revisiéon de condiciones
asociadas y poder ejecutar optimizaciones de domino especifico. Christensen [Chr03]
sugiere el uso de evaluacién parcial de programas para mejorar el rendimiento de los
programas escritos en lenguajes de dominio especifico empotrados. Herman y Meunier
[HMO4] realizan un analisis estatico de programas empotrados mediante una aproxi-
macion “ligera” a la evaluacion parcial (usando macros del lenguaje anfitrion) con la
finalidad de encontrar errores a nivel del DSEL imposibles de detectar en el nivel de
cddigo anfitrién.

El principal objetivo de nuestra investigacién ha sido la evaluacién parcial; sin
embargo, su aplicacién a problemas realistas es una de las mayores motivaciones, la
razén es que a partir de ello surgen nuevos retos técnicos. Uno de tales retos tiene
que ver con asegurar la terminacién del proceso de especializacién; por ello hemos
introducido la aproximacién offline de evaluacion parcial misma que ha sido puesta
a prueba en este capitulo.

Los casos de prueba estan inspirados en la compilacién por evaluacién parcial; asi,
hemos usado un dominio de aplicacién importante, como son los routers Click. En
particular, notamos que la especializaciéon de DSELs es aceptable con la herramienta
offline introducida en esta tesis.

En el caso de los routers la mejora es en proporcién directa a la carga de paquetes
procesados; por tanto, resulta trascendente para la operacién del software descrito
considerar esta técnica de optimizacion de programas. Ademés, la aproximacion offline
es conveniente para programas grandes.



Capitulo 9

Conclusiones y lineas de trabajo
futuro

A continuacion, resumimos las aportaciones de la tesis y hacemos mencién de las
distintas lineas de trabajo futuro.

9.1. Contribuciones

La instancia més reciente (precedente a esta tesis) del esquema de evaluacién par-
cial dirigido por narrowing [AFV98], sigue la aproximacion online [AHV02], el cual
considera una variante del teorema de Kruskal (Kruskal’s Tree Theorem) llamada
subsumcidn homeomdrfica [Leu02] para asegurar la terminaciéon del proceso: si un
término subsume a algin término previo en la misma computacién de narrowing, se
aplica alguna forma de generalizacién—usualmente el operador de generalizacién mas
especifica— y la evaluacion parcial se reinicia con los términos generalizados [AFV98].
Sin embargo, esta precisién adicional tiene un coste asociado: las comprobaciones para
el test de subsumcion homeomérfica, junto con las generalizaciones asociadas, hacen
que el esquema NPE online sea muy costoso, por lo que no se adapta adecuadamente
a problemas realistas como la especializacion de intérpretes [Jon04].

Por tal motivo hemos introducido una nueva aproximacién offline que procede en
dos etapas; la primera etapa procesa un programa Curry e incluye anotaciones para
guiar las computaciones parciales (i.e., para identificar aquellas llamadas a funcion
que pueden desplegarse sin riesgo de no terminacion); entonces, en una segunda etapa,
la de evaluacion parcial propiamente dicha, s6lo se obedece las anotaciones y por tanto
el especializador es mucho mas rapido que en la aproximacién online.
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A continuacion resumimos brevemente las principales aportaciones:

1. Una caracterizacién de programas cuasi-terminantes. Hemos identificado las pro-

piedades para la cuasi-terminacién de las computaciones por narrowing necesa-
rio. A los programas que cumplen las propiedades les llamamos “no crecientes”.
Asi, las computaciones por narrowing necesario presentan una secuencia finita
de llamadas a funcion diferentes (médulo renombramiento de variables) en pro-
gramas no crecientes. La propiedad de cuasi-terminacién en las computaciones
de los programas es muy util para el analisis y transformacién de los mismos.

2. Un esquema offline NPE. En virtud de que la cuasi-terminacién de los progra-

mas es con frecuecia una condicién suficiente para la terminacién del proceso
de especializacién, formulamos un esquema de evaluacién parcial dirigido por
narrowing mas eficiente y que asegura la terminacién siguiendo el estilo offfi-
ne. Con ese fin, partimos de la caracterizaciéon de programas cuasi-terminantes.
Puesto que la clase de programas es muy restrictiva, definimos un algoritmo
que acepta programas inductivamente secuenciales y devuelve un programa con
anotaciones en las expresiones que violan la propiedad de programa no cre-
ciente. A continuacién, llevamos a cabo una ligera extension al mecanismo de
narrowing necesario, al que llamamos narrowing generalizante. La extensiéon ge-
neraliza las anotaciones en los programas durante la especializacién y asegura
la terminacion.

3. Adaptacién del principio de terminacion por grafos size-change. Llevamos a ca-
bo una adaptacion del principio de terminacién de los programas funcionales por
grafos size-change [LJBAOL, GJO5] a programas logico funcionales. La adap-
tacién nos permitié mejorar la precisién de la fase de anotacién del esquema
offline de NPE. En particular los grafos nos fueron tutiles para determinar una
forma de cuasi-terminacion que finalmente utilizamos para realizar anotaciones

monovariantes en los programas.

4. Desarrollo de herramientas. Hemos desarrollado un prototipo para la evaluacién
parcial offline dirigida por narrowing. La validacién experimental del prototipo
arrojo resultados que mostraron una mejora significativa en el tiempo de espe-

cializacion offtine con respecto al online (aunque se pierde cierta precision).

5. Lenguajes de domino especifico empotrado. Desarrollamos un lenguaje de do-
minio especifico: Rose, empotrado en Curry para especificar routers siguiendo
el modelo de routers software Click [KMC™00]. El objetivo de la implementa-
cién del DSEL fue poner a prueba el nuevo evaluador parcial offline mediante
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la aplicacion del principio de compilacién por especializacion [Fut71]. La apli-
cacién de la evaluacion parcial a un DSEL y un programa de aplicacién escrito
en el DSEL permitié eliminar la sobrecarga de interpretacion presente en los
programas desarrollados en lenguajes de dominio especifico.

De este modo hemos presentado los principios para el nuevo esquema de evaluacién
parcial offfine dirigido por narrowing y los hemos puesto a prueba mediante la com-
pilacién por evaluacion parcial.

9.2. Trabajo futuro

En cuanto a las lineas de trabajo futuro es conveniente mencionar:

1. Mejora del esquema de anotacién por grafos size-change. Fn la literatura, se ha
aplicado el principio de los grafos size-change para conducir anotaciones de los
programas; sin embargo, s6lo se ha considerado un esquema de anotaciones

monovariante. Esto es, una funcién que aparece en varias expresiones de un
programa serd anotada del mismo modo en todas las ocurrencias. Por tanto una
aproximacién polivariante permitiria llevar a cabo anotaciones dependiendo del
contexto donde ocurre la funcién y, de este modo, es posible mejorar la precision
del algoritmo de anotacion. Otro aspecto interesante seria considerar los pesos
[AKO3] en el crecimiento o decrecimiento de los argumentos y de ese modo
permitir argumentos que crecen temporalmente para luego decrecer.

Sin embargo, la precisién de la anotacién y la consiguiente evaluacién parcial
podria mejorarse si se considera que una funcién en diferentes puntos de un pro-
grama puede tener diferentes argumentos estaticos y dinamicos (polivariancia).
Una calificacion polivariante de los argumentos podria evitar que se generaliza-
ran algunas expresiones durante la evaluacién parcial.

De este modo un esquema de anotacién polivariante se puede lograr desde dos
aproximaciones, primero a partir de la informacion de los grafos size-change y
segundo por la clasificaciéon estandar de los argumentos como estéticos y dina-
micos.

2. Extension del esquema offfine NPE. El esquema actual de evaluacién parcial
offline dirigido por narrowing no soporta las caracteristicas extendidas del len-
guaje Curry, e.g., restricciones, funciones predefinidas, guardas, etc. Una exten-
sion natural, de cara a la aplicacién de la evaluacion parcial en cualquier DSEL
es la incorporacién de tales caracteristicas.
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3. Una aproximaciéon NPE hibrida. Hasta ahora, las aproximaciones del esquema

de evaluacion parcial dirigido por narrowing han sido online u offiline; sin em-
bargo, la resolucién de algunas caracteristicas, e.g., las funciones built-in (£ (x
+ 1) y), se podrian resolver de manera méas conveniente de modo online que
de modo offline. Por ejemplo, conocer el valor de x permitiria la reduccién de la
expresion (x + 1) de manera online. El uso de una aproximacién hibrida puede
incrementar la precisiéon del proceso de especializacion, ya que, por un lado el
analisis offline anota expresiones que potencialmente son no terminantes; en-
tonces un andlisis online podria convertir una expresion (con base en los datos
online) generalizable en una expresion computable con seguridad. Sin embargo,
es claro que el coste de especializacién seria mayor.
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