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Resumen

El problema de la integracion de la programacion légica y funcional estd considera-
do como uno de los més importantes en el drea de investigacién sobre programacién
declarativa. Para que los lenguajes declarativos sean utiles y puedan utilizarse en apli-
caciones reales, es necesario que el grado de eficiencia de su ejecucién se aproxime al
de los lenguajes imperativos, tal y como se ha conseguido con el lenguaje Prolog. Pa-
ra ello, es imprescindible el desarrollo de herramientas potentes para la manipulacion
de los programas, capaces de optimizar las implementaciones realizadas. En gene-
ral, es deseable sustituir las aproximaciones ad-hoc por tratamientos mas sisteméaticos
para los problemas de transformacién de programas, de forma aniloga a como se
realizan en este area las labores de analisis. Puesto que la seméantica de los lengua-
jes légico—funcionales ha sido objeto de numerosos estudios y estd matematicamente
bien formalizada, surge el interés por el desarrollo de métodos y técnicas formales
para la formulacién de optimizaciones, basadas en la semdntica, que preserven las
propiedades computacionales del programa. Esta tesis se centra en el desarrollo de
tales técnicas, adoptandose aproximacién conocida como “reglas + estrategias” para
la optimizacién de programas en un contexto légico y funcional unificado.

De entre la gran variedad de técnicas existentes para la transformacién de pro-
gramas, las técnicas basadas en “reglas + estrategias” son de las que mayor interés
han despertado en las dos ultimas décadas. Su utilidad reside en que, a pesar de que
su grado de automatizacién no siempre es total, con ellas pueden alcanzarse cotas de
optimizacién mucho mas elevadas que con otras técnicas de transformacién, como por
ejemplo los métodos de evaluacion parcial. Las reglas bésicas de transformacién que
se usan en estos marcos son el plegado y el desplegado que consisten, basicamente, en
la contracién y expansién, respectivamente, de expresiones en un programa utilizando
definiciones equivalentes existentes en el mismo o en otro programa precedente en la
secuencia de transformacién. La combinacién de estas reglas con otras para la intro-
duccién, eliminacion, abstraccién o reemplazamiento de expresiones, puede producir
programas transformados mucho maés eficientes que los originales, siempre y cuando
el proceso de transformacién sea dirigido por estrategias de transformacion adecuadas

(como son la composicién o la formacién de tuplas).



En el contexto de la transformaciéon de programas légico—funcionales, la propa-
gacién bidireccional de pardametros realizada a través del mecanismo de unificacién
del narrowing, es capaz de producir optimizaciones muy apreciables. En este trabajo
investigamos diferentes formas de plegado/desplegado basadas en distintos refina-
mientos de narrowing que disfrutan, en muchos casos, de propiedades estrictamente
mejores que las de sus homdlogas en los contextos funcional y 1légico puros. Las
ventajas se obtienen al explotar la sinergia existente entre la sintaxis funcional (ani-
damientos funcionales, posibilidad de evaluaciones perezosas, reduccién determinista,
declaraciones locales, etc.) y la versatilidad del mecanismo de unificacién y las va-
riables légicas, tipicos de los lenguajes logicos, a través del narrowing. Esta visién
unificada de ejecucion y transformacién de programas nos permite explotar los resul-
tados conocidos de ambos campos, funcional y l6gico, y desarrollar un esquema simple
y potente para mejorar el programa original con respecto a su capacidad para com-
putar tanto valores de funciones como respuestas a objetivos. El esquema presentado
en este trabajo constituye la primera aproximacién correcta y completa a la trans-
formacién de programas por plegado y desplegado en un contexto logico—funcional
integrado.

En la tesis presentamos también algunas aplicaciones de las reglas de plega-
do/desplegado (como la obtencién de semdanticas por desplegado o su utilidad para
realizar otro tipo de transformaciones como es la evaluacién parcial) en el contexto
de los lenguajes integrados, centrandonos en la formulacién e implementacién de un
marco de transformacién basado en “reglas + estrategias” que incluye transformacio-
nes muy potentes —como son, entre otras, la composicién de funciones y la formacién
de tuplas— que no pueden obtenerse por otros métodos.
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Capitulo 1

Introduccion

Después de més de dos décadas de investigacién en el campo de la Programacién
Declarativa, han sido muchas las contribuciones aportadas por la comunidad cientifica
del drea, que ha dedicado grandes esfuerzos al desarrollo de esta disciplina. Como
consecuencia de esto se han producido grandes avances, tanto en los aspectos mas
teéricos como en los de aplicacién més inmediata. Sin embargo, ain queda por
recorrer un considerable trecho en lo que podrian considerarse los fundamentos de
la programacién légica y funcional, en particular en lo referente a su combinacién y a
la integracién con otros paradigmas. Una ventaja importante de los lenguajes logico-
funcionales es que se eliminan muchas de las impurezas del lenguaje, introduciendo
a cambio conceptos puramente declarativos. Este aspecto es especialmente atractivo
en tanto que puede redundar en beneficio de la combinacién con otros paradigmas
diferentes. Por ejemplo, cuanto mas declarativo es el lenguaje, més sencilla resulta
su paralelizacién [Lloyd, 1995].

En un lenguaje l6gico-funcional integrado se pueden escribir y ejecutar programas
funcionales puros tanto como programas similares a los que se escriben en Prolog. De
la programacién légica, los lenguajes integrados obtienen la potencia de las variables
légicas, un mecanismo de busqueda automaética y las estructuras de datos parciales.
De la programacién funcional, se obtiene la expresividad de las funciones y tipos y
un mecanismo de evaluacién maés eficiente, gracias a la reduccién determinista de
expresiones funcionales . De esta forma, los lenguajes l6gico-funcionales atinan el
poder expresivo de los lenguajes légicos (debido al empleo de variables légicas) junto
a la eficiencia en la reduccién del espacio de bisqueda propiciada por el empleo de
la técnica determinista de la reescritura [Hanus, 1994b,a]. Esto evita la necesidad
de introducir caracteristicas extralégicas en el lenguaje —como es el corte de Prolog—

para reducir el espacio de bisqueda.
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Muchas propuestas para la integracion usan sistemas de reescritura de términos
condicionales (SRTC) como programas y (alguna variante del) estrechamiento (na-
rrowing) como mecanismo operacional, soportando asi unificacién y variables l6gicas
en un contexto funcional. El procedimiento de marrowing puede verse como una
extension de la reescritura que puede ser implementado eficientemente sustituyendo
emparejamiento (pattern matching) por unificacién en el procedimiento de reduccién.
En un paso de narrowing condicional se unifica un subtérmino del objetivo con la
parte izquierda de una regla y se reemplaza el subtérmino del objetivo por la parte
derecha instanciada de la regla, anadiendo también al objetivo las correspondientes
instancias de las condiciones de la regla utilizada. El uso de narrowing como mecanis-
mo operacional para realizar las computaciones supone una extensién muy potente de
los programas légicos tradicionales y el modelo resultante tiene buenas oportunidades
para explotar el paralelismo implicito en el lenguaje. La técnica de narrowing, como
medio para la obtencién de un conjunto de soluciones a un problema de E-unificacién,
fue descrita en los trabajos pioneros de Slagle [1974] y Fay [1979].

En general, el procedimiento de narrowing tiene un grado de indeterminismo muy
alto, debido 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 biisqueda muy amplio.
Se han disefiado muchas estrategias para reducir el tamafio del espacio de biisqueda,
eliminando algunas derivaciones inutiles, entre las que podemos citar: narrowing “in-
nermost” (mds interno o impaciente) [Fribourg, 1985], narrowing béasico [Hullot,
1980; Middeldorp y Hamoen, 1994], narrowing seleccién [Bosco et al., 1988], narro-
wing perezoso [Hanus, 1994a; Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992; Reddy,
1985], narrowing necesario [Antoy et al., 1993, 1994] etc. Cada una de estas estra-
tegias sigue manteniendo, bajo determinadas condiciones, la completitud del célculo.
En [ATt-Kaci y Nasr, 1989; Bellia y Levi, 1986; Dershowitz y Plaisted, 1988; Moreno-
Navarro, 1989; Reddy, 1985] se puede encontrar una revisién, analisis y clasificacién
de éstas y otras propuestas para la integracién. La coleccién de DeGroot y Lindstrom
[1986] constituye una referencia estdndar en el campo. La panordmica mas actuali-
zada se presenta en [Hanus, 1994b]. En [Middeldorp y Hamoen, 1994; Hanus, 1994b)
pueden encontrarse resimenes sobre las condiciones que debe cumplir un programa

para que una determinada estrategia sea correcta y completa.

A pesar de que, potencialmente, los distintos paradigmas de programacién decla-
rativa ofrecen el soporte mas adecuado para el desarrollo rdpido y a bajo coste de
aplicaciones correctas, asi como para la generacién de herramientas sofisticadas de
ayuda al desarrollo de software, estos lenguajes no estdn difundidos suficientemen-
te ni han conseguido imponerse a nivel industrial. Esta situacién se debe, en gran
medida, a la ausencia de un lenguaje légico-funcional integrado estdéndar (aceptado

por toda la comunidad), al cardcter ezperimental de las implementaciones existentes
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(inmaduras atn para aplicaciones reales) y a la carencia de herramientas de desarrollo
potentes, capaces de optimizar dichas implementaciones y de asistir al programador

en la manipulacién, transformacién y optimizacion de los programas.

1.1 Transformacién de programas

En la actualidad, existe una demanda creciente de software seguro y fiable. Desa-
fortunadamente, el diseno de un programa correcto, es decir, un programa que se
ajusta a su especificacién, no siempre produce un programa eficiente. La transfor-
macién automatica de programas no es més que un método para derivar programas
correctos y eficientes partiendo de una especificaciéon ingenua y menos eficiente del
problema. Esto permite concentrarse primero en los aspectos de correccién, poster-
gando las consideraciones de eficiencia para etapas posteriores. Mdés formalmente,
por transformacién de programas entendemos el problema de, dado un programa P,
generar un programa P’ que resuelve el mismo problema y que es seménticamente
equivalente a P, pero que goza de mejor comportamiento respecto a cierto criterio de
evaluacién [Bossi y Cocco, 1993].

En la literatura se ha propuesto una gran variedad de transformaciones para me-
jorar el cédigo sin perder la correccién de las computaciones con respecto a distintos
observables. En el contexto de la transformacién de programas, se han abordado
problemas tales como la sintesis y la especializacidn de programas. Se han desarrolla-
do algunas herramientas semiautomaticas para facilitar el proceso de transformacién.
Una buena revisién de los principales sistemas y técnicas de sintesis y especializacién
de programas se encuentra en [Dershowitz y Reddy, 1993; Jones et al., 1993].

Las ideas basicas de una metodologia sobre transformacién de programas se presen-
taron inicialmente a principios de los 70 para validar ciertas técnicas de manipulacién
de cédigo, como por ejemplo la eliminacién de la recursién a cambio de la iteracién
[Darlington, 1972; Walker y Strong, 1972]. Sin embargo, su formalizacién se llevé a
cabo algunos afos después por Burstall y Darlington [1977]. Su uso extensivo poste-
rior fue propiciado por el desarrollo de los lenguajes 1égicos y los funcionales, ya que
en estos lenguajes se pueden efectuar manipulaciones usando herramientas sencillas
como son el razonamiento ecuacional y la deduccién 16gica [Clark y Sickel, 1977; Hog-
ger, 1981]. Los esquemas de transformacién mas difundidos en este contexto hacen
uso de dos reglas de transformacién elementales: plegado y desplegado [Burstall y Dar-
lington, 1977]. De alguna forma, estas operaciones pueden considerarse antagénicas:
el desplegado de una regla (clausula) en un programa funcional (16gico) consiste en el
reemplazamiento de una llamada a funcién (predicado) por su respectiva definicién,
aplicando la correspondiente sustitucién, mientras que el plegado es la transformacion

inversa, es decir, el reemplazamiento de cierto fragmento de cédigo por la llamada
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a funcién (predicado) apropiada. Es decir, intuitivamente, la operacién de plegado
realiza la transformacién opuesta a la operacién de desplegado, en el sentido de que
un paso de desplegado seguido de otro de plegado (y viceversa) puede devolver el
programa, original. Esta operacién se usa generalmente en sistemas de transforma-
cién con el objetivo de plegar definiciones recursivas implicitas. También se utiliza en
la definicién de la mayoria de las técnicas de evaluacién parcial [Pettorossi y Proiet-
ti, 1994], donde se relaciona con la condicién de cierre (closedness) que garantiza la

completitud de la transformacién.

La operacién de plegado es la més costosa de definir, incluso en el caso de lenguajes
l6gicos o funcionales puros, si se pretende que sea conservativa. Un ejemplo clésico
es el programa légico P = {p(x) < q(x)., q(a).}. Si plegamos la primera cldusula
de P con respecto a si misma, el programa transformado P’ contiene la regla p(x) <
p(x), y el objetivo <= p(x) entra en ciclo en P’, mientras que tiene éxito en P con
respuesta computada {x — a}. De forma similar, el plegado del programa funcional
R ={f(0) = 0, f(n+ 1) — f(n)} genera el programa transformado R' = {£(0) —
0, f(n+ 1) = f(n+ 1)}, que deja indefinido £(n) para todo n > 0.

En la literatura relacionada con transformaciones de programas l6gicos, se encuen-
tran diferentes formulaciones de la operacién de plegado. Las diferencias dependen
principalmente de la forma de derivar la equivalencia entre la conjuncién de dtomos
que van a ser plegados y las llamadas correspondientes. El caso més simple se pre-
senta cuando tal equivalencia se deriva directamente de una cldusula que pertenece
al mismo programa sobre el que se realiza la operacién de plegado [Gardner y Shep-
herdson, 1991; Maher, 1987a; Pettorossi y Proietti, 1994]. El plegado reversible que
se define en [Pettorossi y Proietti, 1994] requiere que los conjuntos de reglas a plegar
y las reglas usadas para realizar el plegado sean disjuntos, ademés de pertenecer al
mismo programa. Los pasos de plegado de este tipo son reversibles es decir, después
de un paso de plegado, siempre existe otro de desplegado que restituye el programa
inicial. Las condiciones que se requieren para garantizar la correccién del proceso
son sintdcticas y muy faciles de comprobar pero, a menudo, son muy restrictivas ya
que, en un sistema de transformaciéon de programas, las reglas que deben ser plega-
das pueden haber sido modificadas o eliminadas del programa por transformaciones
previas. Por todo ello, en un buen nimero de propuestas para la transformacién de
programas logicos [Pettorossi y Proietti, 1994, 1998; Seki, 1993; Tamaki y Sato, 1984],
los dos conjuntos de cldusulas utilizados en una operaciéon de plegado pueden perte-
necer a programas distintos. O, en el caso més restrictivo de todos, las cldusulas a
plegar deben pertenecer al primer programa de una secuencia obtenida por sucesivas

transformaciones.

Una propuesta que estd cobrando un creciente interés en el contexto de la trans-

formacién de programas declarativos, es la llamada aproximacién de “reglas + estra-
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tegias”, que consiste en definir un conjunto de reglas de transformacién elementales
(incluyendo invariablemente las operaciones bésicas de plegado y desplegado), que
se aplican sobre un programa siguiendo una determinada estrategia. Por estrategia
entendemos un conjunto de meta—reglas que dirigen de forma automética, guiada por
una heuristica o asistida por el usuario, el proceso de aplicaciéon de las reglas ele-
mentales para construir la secuencia de transformaciones [Pettorossi y Proietti, 1994,
1996b]. Esta técnica puede conseguir resultados tales como: la eliminacién de varia-
bles innecesarias [Proietti y Pettorossi, 1993], evitar la construccién de estructuras de
datos intermedias o el recorrido miltiple de una misma estructura de datos [Burstall
y Darlington, 1977], convertir especificaciones (ineficientes) en programas (eficientes)
[Komorowski, 1991], realizar la compilacién de un programa fuente (es el caso del
compilador del lenguaje funcional Haskell [Peyton-Jones, 1996]), asi como efectuar
la especializacién de programas respecto a parte de sus datos de entrada. Respecto
a este ultimo punto, puede observarse que se comparte objetivo con las técnicas de
evaluacion parcial. Esencialmente, las técnicas de transformacion basadas en la apro-
ximacién “reglas + estrategias” son mas potentes, aunque poseen un menor grado de
automatizacién (en [Pettorossi y Proietti, 1994, 1996a] se puede encontrar una com-
parativa detallada entre ambos tipos de técnicas). La principal ventaja de un marco
general de transformacién de programas estriba en que su potencia es mucho mas alta
que la de cualquier evaluador parcial (de hecho, las técnicas de especializacién pueden
verse como un caso particular de las técnicas de transformacién [Pettorossi y Proietti,
1996b)) y, aunque su grado de automatizacién puede presentar ciertas limitaciones, el
uso de heuristicas apropiadas y la posibilidad de interaccién con el usuario, consigue
paliar de forma efectiva estas deficiencias.

Aparte de las reglas basicas de plegado y desplegado, existe en la literatura una
extensa gama de definiciones de reglas de transformacion elementales de menor rango
que las anteriores. Estas reglas son necesarias en un marco genérico de transformacion
de programas si realmente se pretende derivar programas eficientes. Aunque existe
una gran cantidad de variantes con diferentes nomenclaturas (replacement, instan-
tiation, abstraction, pruning, thinning, fattening, etc.) y significados [Pettorossi y
Proietti, 1994; Bossi et al., 1990], la idea bdsica subyacente a todas ellas consiste
en afiadir, modificar o eliminar porciones del programa o del objetivo original. En
posteriores apartados detallaremos la esencia de tales operaciones.

En este trabajo estudiaremos, a un doble nivel tedrico/practico, la adaptacién
del esquema “reglas + estrategias” a un contexto de lenguajes integrados. En la
vertiente mds teérica nos proponemos investigar las propiedades semdnticas de las
técnicas de transformacién por plegado/desplegado de programas 16gicos-funcionales
con una semantica operacional basada en diferentes formas de marrowing. En el

aspecto mas pragmatico, pretendemos implementar una herramienta aceptablemente
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robusta donde se apliquen los resultados estudiados anteriormente. Con dicha apli-
cacién generaremos programas transformados que conserven el mismo significado que
los originales, pero con niveles mayores de eficiencia, siempre y cuando se apliquen
buenas estrategias de transformacién. En la literatura especializada en el tema, tanto
en el campo l6gico [Bossi y Cocco, 1993; Bossi et al., 1990; Gardner y Shepherdson,
1991; Pettorossi y Proietti, 1994, 1996a; Tamaki y Sato, 1984] como en el funcional
[Burstall y Darlington, 1977; Kott, 1985; Nielson y Nielson, 1990; Sands, 1995; Scher-
lis, 1981; Zhu, 1994], se da buena cuenta de las ventajas que aporta en la practica
el uso sistematico de las técnicas comentadas. Dado el gran numero de resultados
relevantes que las técnicas de transformacion de programas han generado en el caso
de los lenguajes 16gicos y funcionales puros, parece razonable pensar que puede con-
vertirse en una herramienta muy 1til también para la optimizacién de los lenguajes
l6gico-funcionales y conducir a avances sustanciales en el campo. En la actualidad,
todavia no existe ninguna propuesta basada en la aproximacién reglas + estrategias
para el caso de los lenguajes 16gico-funcionales, lo que nos invita a investigar, en este
entorno, cudles pueden ser las estrategias de control mas refinadas, cémo se pueden
adaptar las técnicas existentes para un mecanismo de ejecucién eficiente para len-
guajes integrados, asi como la forma de definir heuristicas apropiadas para guiar el

proceso de transformacion.

Una tarea prioritaria e imprescindible en el drea de la transformacién de progra-
mas consiste en precisar el tipo de propiedades semanticas que se pretende preservar
o mantener a través de la transformacién, asi como identificar las condiciones de apli-
cabilidad que aseguran el comportamiento correcto de los programas transformados.
La semantica declarativa estdndar de un programa légico-funcional R viene dada
por el conjunto de todas las ecuaciones ground o bésicas, i.e., sin variables (y ge-
neralmente formadas sélo por simbolos constructores), que son ciertas en la teoria
subyacente [Holldobler, 1989]. Sin embargo, esta semdntica es incapaz de dar cuenta
del observable que mejor captura toda la esencia de una computacion légica: las res-
puestas computadas [Falaschi et al., 1989]. El propésito de este trabajo es considerar
técnicas de transformacién de programas légico-funcionales que preserven distintos
observables, entre ellos el conjunto de las respuestas computadas (particularmente las
constructoras) asociadas a todas las derivaciones de éxito del programa. Formalizare-
mos diferentes técnicas de transformacién para al caso légico-funcional y estudiaremos
las condiciones bajo las cuales se preserva esta semdantica para estrategias de narro-
wing diferentes. Finalmente, describiremos un marco de transformacién de programas
légico-funcionales donde, ademads de las reglas bésicas de plegado/desplegado, se in-
cluyan otras operaciones de transformacién elementales similares a las introducidas
en los contextos funcionales y 16gicos puros [Burstall y Darlington, 1977; Sands, 1996;

Bossi et al., 1990; Pettorossi y Proietti, 1998]. Nuestro objetivo dltimo serd aplicar to-
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do el material tedrico generado al desarrollo de una herramienta practica y potente que
permita transformar programas declarativos escritos en un lenguaje l6gico-funcional
moderno.

A continuacién resumimos el estado actual en el que se encuentran los estudios
sobre las técnicas de transformacién, poniendo el énfasis en el caso de los lenguajes
logico-funcionales. Los diversos trabajos que se citan inciden de forma diferente en
los dos aspectos esenciales que se consideran en un sistema de transformacion potente

y efectivo:

1. la correccién de los programas obtenidos, asi como las condiciones que se exigen
para preservar diferentes semdanticas definidas sobre determinados observables

2. y la ganancia en eficiencia que se obtiene al ejecutar el cédigo transformado y

mejorado.

1.1.1 Programas funcionales

Como ya se ha dicho, las transformaciones de plegado indextransformacién!por plega-
do/desplegado—seetransformacién basada en “reglas + estrategias” y desplegado son
las técnicas mds simples (y al mismo tiempo las mas potentes) que forman el nicleo de
la mayoria de los marcos de transformacién de programas. Estas operaciones fueron
definidas por primera vez en los trabajos pioneros de Burstall y Darlington [1977],
que se refieren a programas funcionales. El desplegado consiste en el reemplazamiento
de una llamada a funcién por su respectiva definicién (aplicando la correspondiente
sustitucién). El plegado es la transformacién inversa, es decir, el reemplazamiento de
cierto fragmento de cédigo por la correspondiente llamada a funcién. Para programas
funcionales, los pasos de plegado y desplegado sélo involucran emparejamiento. En
[Kott, 1985] se detallan diferentes resultados de correccién de los sistema de plega-
do/desplegado con respecto a diferentes seménticas propuestas para los programas
funcionales puros.

En [Burstall y Darlington, 1977] se desarrolla un sistema general de transformacién
de programas escrito en un lenguaje funcional basado en ecuaciones recursivas, donde
las funciones se definen por emparejamiento de patrones (pattern matching) y se
asume un sistema de evaluacién de llamada por nombre (call-by-name). Ademds de

las operaciones de plegado y desplegado, se anaden cuatro nuevas reglas:

1. Definicién. Introduce una nueva ecuacién recursiva cuya parte izquierda no es

una instancia de la parte izquierda de alguna definicién previa.
2. Instanciacion. Introduce una instancia de una ecuacién existente.

3. Abstraccion. Reemplaza y enlaza ocurrencias de expresiones a variables median-

te el uso de declaraciones locales.
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4. Leyes de primitivas. Permiten la reescritura usando propiedades de funciones

primitivas.

Un punto importante que da un poder significativo al método, esta en el hecho de que
el plegado puede hacer uso de cualquier definicién de la funcién que va ser plegada. El
desplegado también disfruta de la misma propiedad en el marco original, pero aporta
menos potencia en la practica [Sands, 1995; Leuschel et al., 1996]. Todas las reglas
de transformacién presentadas preservan ciertos resultados de correccién parcial !
y el sistema global goza del potencial necesario para la sintesis y optimizacién de
programas.

En [Scherlis, 1981] se investiga la especializacién de programas por medio de
técnicas de transformacién. El método presentado es menos general que el ante-
rior pero tiene la ventaja de que se preserva la correccion total de la transformacién
sin necesidad de exigir restricciones globales. La idea consiste en extender un lenguaje
(funcional) de ecuaciones recursivas con un procedimiento para la manipulacién de
expresiones (expression procedures), capaz de dar informacién no sélo sobre los ele-
mentos individuales del programa sino también sobre sus relaciones. Se definen cuatro
operaciones de transformacién que preservan la equivalencia fuerte entre el programa
original y los derivados. Sin embargo, en este caso, los mejores resultados sobre los
programas transformados solamente se obtienen cuando se restringe el dominio de los
programas originales, de forma similar a lo que ocurre con las técnicas de evaluacién
parcial.

En [Zhu, 1994] se discute por primera vez, de forma rigurosa, el poder de los sis-
temas de transformacién de programas funcionales basados en reglas de plegado y
desplegado al estilo de Burstall y Darlington. El trabajo estudia qué tipos de pro-
gramas pueden obtenerse tras la transformacién de uno dado, y se da una cota de la
ganancia maxima en eficiencia que se puede esperar tras una transformacién. Es aqui
donde se justifica la necesidad de introducir nuevas reglas de transformacién (como las
originales del marco de Burstall y Darlington -definicion, instanciacion, abstraccion,
aplicacion de leyes de primitivas- y otras, como la seleccién de un subconjunto com-
pleto de reglas equivalentes al programa original) aparte de las operaciones basicas de
plegado y desplegado, para obtener programas transformados con mejor complejidad
inherente que la de los originales. Al igual que en [Nielson y Nielson, 1990], se muestra
que el uso de eurekas (similares a las llamadas definiciones de otros contextos, o con-
juntos de ecuaciones que se anaden a un programa para obtener una transformacién

eficiente del mismo), es necesario si se quiere obtener versiones realmente mejoradas.

LA pesar de que los pasos locales de plegado/desplegado preservan el significado del programa
transformado, no siempre se puede garantizar que una secuencia de transformaciones serad capaz de

producir un programa equivalente.
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En [Sands, 1995, 1996] se presentan los mejores resultados sobre transformacién
de programas funcionales donde, al mismo tiempo que se consigue incrementar la efi-
ciencia, se preserva el significado fuerte (incluyendo la propiedad de terminacién) de
los programas. En estos trabajos se presenta una condicién que garantiza la correc-
cién total de las transformaciones sobre programas recursivos que, por primera vez,
utilizan al mismo tiempo funciones de orden superior y estructuras de datos perezo-
sas. El punto de partida es el marco original de Burstall y Darlington [1977] sobre
el que se realizan ciertas adaptaciones con el objetivo de extenderlo para dotarlo de
la capacidad de trabajar con funciones de orden superior. Bésicamente, un paso de
transformacién se inicia afiadiendo nuevas definiciones al programa de partida. A con-
tinuacidn, se transforman las partes derechas de un conjunto de definiciones mediante
el uso reiterado de las reglas de instanciacién, desplegado y reescritura con leyes de
primitivas, hasta obtener un conjunto de expresiones que se simplifican por abstrac-
cién y plegado. Estas expresiones seran utilizadas posteriormente en el siguiente paso
de transformacién hasta obtener el grado de optimizacién deseado.

Finalmente, Pettorossi y Proietti [1996b] abordan el tema de los sistemas de trans-
formacién de programas funcionales en conexién con las técnicas desarrolladas en el

area de programacion légica.

1.1.2 Programas légicos

La literatura relativa a la correccién de los sistemas de transformacién en progra-
macién légica es extensa, debido a que en este campo el nimero de observables y
semanticas de interés es muy grande. Ademads, en el caso de programacion légica, la
diferencia entre sintesis y transformacidn es tan pequeiia [Pettorossi y Proietti, 1994]
que la literatura de ambos campos practicamente se funde.

La aproximacién basada en las transformaciones de plegado/desplegado fue adap-
tada inicialmente a la programacién 16gica en [Tamaki y Sato, 1984], reemplazando
emparejamiento por unificacién en las reglas de transformacién. El desplegado de un
programa logico consiste, por tanto, en aplicar un paso de resolucién a un subobjetivo
en el cuerpo de una cldusula de todas las formas posibles y reemplazar la cldusula
original por las clausulas desplegadas. La operacién de plegado procede en el sentido
contrario, de la misma forma que ocurre en la programacién funcional.

El sistema de Tamaki y Sato se disend inicialmente sobre programas definidos. Se
preserva la equivalencia natural entre programas, es decir, la inducida por la semantica
del modelo minimo de Herbrand. Posteriormente, otros investigadores han demostra-
do que el sistema bésico (basado exclusivamente en transformaciones de desplegado
y plegado en el estilo de Tamaki y Sato) también es correcto con respecto a otras
muchas semanticas como veremos posteriormente: la semantica de respuestas com-

putadas [Kawamura y Kanamori, 1990; Bossi y Cocco, 1993], la seméntica de modelo
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perfecto [Seki, 1993], la seméntica bien fundada (Well-Founded) [Seki, 1991] y la
semantica por modelo estable [Seki, 1990]. Incluso se preserva la aciclicidad de los
programas [Bossi y Etalle, 1994].

Seki [1993] modifica el método anterior restringiendo las condiciones de aplicabi-
lidad. El sistema redefinido disfruta de todas las propiedades del de Tamaki y Sato
[1984], pero ademds preserva el conjunto de los fallos finitos del programa original y es
correcto con respecto a la semantica de Kunen [Sato, 1992]. También se han definido
condiciones que preservan la terminacién universal de los programas [Bossi y Cocco,
1993; Pettorossi y Proietti, 1994].

En [Bossi et al., 1990] se elabora un marco de transformacién de programas 16gicos
con operaciones definidas en trabajos previos que, basicamente, son simples adapta-
ciones y /o ligeras variaciones para el caso lgico de otras operaciones que ya comenta-
mos para programas funcionales (definicién, insercién, borrado y mezcla de objetivos,
mezcla de funciones, insercién y borrado de cldusulas y leyes de primitivas [Tamaki
y Sato, 1984; Sato y Tamaki, 1984]). Ademds, se incluyen de forma novedosa otras

operaciones nuevas como:
1. Thinning. Elimina un dtomo en el cuerpo de una clausula.
2. Fattening. Inversamente, anade un atomo al cuerpo de una clausula.
3. Pruning. Elimina una cldusula redundante en un programa.

4. Constraining. Restringe un programa al subprograma dado por el cierre tran-

sitivo de un atomo.

Todas las reglas son conservativas y se usan con el objetivo de especializar programas
dentro de un dominio restringido y prefijado. Se trata de un método de especializa-
cién de programas 1égicos que permite restringir un programa general a una serie de
casos particulares por medio de predicados de restriccién (constraint predicates). El
método usa las operaciones anteriores para restringir el dominio de un programa y
propagar la informacién de las restricciones a través del mismo con el objetivo de
simplificarlo siempre que sea posible. La eficiencia se obtiene porque algunas partes
de la computacion general se convierten en redundantes en la versién especializada y
pueden omitirse, o bien pueden precomputarse otras partes. El sistema de transfor-
macién es interactivo y guiado por el usuario y hace uso de ciertas heuristicas para
dirigir el proceso.

En [Bossi y Cocco, 1993; Bossi et al., 1992], las autores consideran la correccién
con respecto a las asf llamada s-semdntica (o semdntica de respuestas computadas) y
desarrollan condiciones de aplicabilidad para las operaciones de plegado, desplegado,
reemplazamiento de objetivos, thinning y fattening que aseguran la preservacién de

tal semdntica a lo largo de la transformacién. En [Bossi y Etalle, 1994; Bossi et al.,
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1995] se investiga la correcién del reemplazamiento de objetivos y de sus operaciones
derivadas (basicamente todas ellas consisten en la sustitucién de una conjuncién de
dtomos por otra equivalente en el cuerpo de una cldusula), con respecto a las princi-
pales seménticas sobre programas con negacién, tales como la semantica de Fitting y

la seméantica de Kunen.

Una de las propiedades fundamentales de los programas que es deseable preservar
tras una transformacion es ciertamente la terminacién. En [Bossi y Cocco, 1993], los
autores consideran la terminacién universal y muestran como preservarla mediante
transformaciones de plegado y desplegado de programas légicos definidos. Ademas,
en [Bossi y Etalle, 1994] se prueba que cuando el programa inicial, en una secuencia
de transformaciones (de plegado/desplegado), es aciclico, entonces también lo es el
programa, final resultante. Este hecho tiene repercusiones obvias y directas sobre la
preservacion de la terminacién ya que cada programa aciclico es terminante y cada

programa definido y terminante es aciclico.

Finalmente, Proietti y Pettorossi han sefialado en numerosos textos ([Proietti y
Pettorossi, 1990, 1993; Pettorossi y Proietti, 1994, 1996a,b, 1998]) la necesidad de in-
troducir heuristicas o estrategias que dirijan el proceso de transformacién, al tiempo
que adaptan ciertas estrategias desarrolladas en programacién funcional que ayudan a
identificar una definicién (predicado eureka) mediante la inspeccién de los drboles de
desplegado. En [Pettorossi y Proietti, 1994], por ejemplo, se introducen algunas reglas
de transformacion (introduccién y eliminacién de definiciones y reemplazamiento de
objetivos) que, junto con las operaciones de plegado y desplegado, permiten construir
un sistema automatico de transformacién de programas légicos, definidos y normales,
al tiempo que se discuten las condiciones de aplicabilidad de tales operaciones asi como
las semanticas que se preservan en cada caso. Estos autores revisan los fundamentos
tedricos de la asi llamada aproximacién reglas + estrategias a la transformacion de
programas l6gicos. En [Pettorossi y Proietti, 1994], establecen un marco unificado
para formular y comparar las diferentes reglas propuestas en la literatura. La idea
bésica es distinguir tres fases en el proceso de transformacién: 1) ejecucién simbdlica,
2) busqueda de regularidades y 3) extraccién del programa transformado. El marco es
paramétrico con respecto a las semdanticas que se preservan durante la transformacion.
Se presentan varios conjuntos de reglas de transformacién y sus correspondientes re-
sultados de correccién con respecto a las siguientes seménticas: modelo minimo de
Herbrand, seméntica de respuestas computadas, fallo finito y semantica de Prolog.
También se considera el caso de los programas légicos normales y, usando el mismo
marco, se presentan las reglas que preservan las semdanticas de fallo finito, conjunto de
éxitos y compleccién de Clark. Con este marco unificado, es posible describir algunos
de los métodos de transformacién de programas logicos méds significativos propuestos

en la literatura. Aqui se tratan algunas estrategias como la formacién de tuplas de
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predicados, absorcién de bucles y generalizacién, y se muestra que algunas técnicas
bésicas relacionadas con el control de la compilacién, la composicién de programas,
el cambio de la representacién de los datos, la evaluacién parcial y la especializa-
cién de programas pueden verse como aplicaciones concretas de estas estrategias.
Bésicamente, las tres estrategias citadas se formulan en forma de algoritmos sucesi-
vamente refinados que, de forma automética, guian el proceso de generacién de los
predicados eureka. Estos predicados (que se definen de forma recursiva) no aparecen
en los programas originales y son los que realmente consiguen evitar la evaluacién
repetida de algunos subtérminos comunes, visitas miltiples a las mismas estructuras
de datos, construccién de enlaces intermedios, etc.

Recientemente, Roychoudhury et al. [1999] han propuesto un marco genérico para
las transformaciones de plegado/desplegado de los programas légicos definidos. El
sistema es paramétrico con respecto a una serie de argumentos bien escogidos de tal
forma que la mayor parte de los sistemas de transformacién propuestos previamente
en la literatura para este tipo de programas pueden verse como instancias del mar-
co paramétrico de Roychoudhury et al. [1999] (por ejemplo, [Tamaki y Sato, 1984],
[Tamaki y Sato, 1986], [Kawamura y Kanamori, 1990] y [Kanamori y Fujita, 1987]).

La panordmica mas actualizada sobre sintesis y transformacién de los programas

légicos puede encontrarse en [Bossi (ed.), 1999].

1.1.3 Programas légico-funcionales

Como hemos argumentado, existe un creciente interés en programaciéon declarativa
por la mecanizacién de las estrategias de transformacién de cédigo, la produccién
de herramientas interactivas para implementar los transformadores de programas y
el desarrollo de compiladores optimizados que hagan uso de las técnicas desarrolla-
das. Dado el numero de resultados relevantes que las técnicas de transformacion
de programas han generado en el caso de los lenguajes logicos y funcionales puros,
parece razonable pensar que puede convertirse en una herramienta muy 1til para la
optimizacién de los lenguajes l6gico-funcionales integrados.

Puesto que los lenguajes integrados combinan de una forma practica y simple las
mejores caracteristicas de los lenguajes funcionales y 16gicos modernos, su tratamiento
unificado simplifica notablemente los desarrollos en las areas de aplicacién ya existen-
tes. Por ejemplo, las aplicaciones légicas se mejoran notablemente por el uso de las
abstracciones propias de la programacién funcional y por la mejora de rendimiento
derivada de su principio de ejecucién eficiente (determinismo y evaluacién perezosa).

Por otro lado, las aplicaciones de la programacién funcional se simplifican por el
uso de las técnicas de la programacion logica, como la posibilidad de computar con
informacién parcial. Una de las ventajas que se deriva del desarrollo de técnicas de

transformacién para programas integrados es que pueden dar lugar a avances inte-
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resantes en ambos campos y evitar la duplicidad de esfuerzos que ha caracterizado
el desarrollo de éstos. Y, a la inversa, es factible también reutilizar y adaptar aqui
muchos de los desarrollos producidos en ambas areas (que a veces solo difieren en
aspectos de forma) y para los que se dispone de una extensa literatura difundida y
consolidada.

La transformacién de programas légico-funcionales integrados es un area de in-
vestigacién relativamente nueva. Algunas técnicas dentro de este a&mbito, como son
la especializacion y la evaluacidn parcial de programas légico-funcionales, han sido
estudiadas recientemente por Alpuente et al. [1997a, 1996b, 1998a, 1999c,g]; Albert
et al. [1998a]. Sin embargo, el estudio formal y detallado de las técnicas basicas de
transformacién de programas légico-funcionales (como son las operaciones de plegado
y desplegado) no ha recibido todavia una atencién particular en la literatura especia-
lizada, a excepcién de nuestros trabajos en [Alpuente et al., 1997¢,b,d, 1999e,d,b,a)

En [Alpuente et al., 1997c] presentamos una primera aproximacién al problema,
considerando inicialmente una extensién directa, al caso 1égico-funcional, de las trans-
formaciones de plegado/desplegado que hace uso de la relacién de narrowing condicio-
nal para definir el paso de computacion elemental. En dicho trabajo, se demuestra que
una adaptacién ingenua y directa al caso légico-funcional de las definiciones basicas
desarrolladas en los contextos 16gico y/o funcional puros no es aplicable, ya que no
se preserva el observable de las respuestas computadas (ni siquiera las irreducibles o

normalizadas), como ilustra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 1 Consideremos el siguiente programa R:

X4+0 — X
X+s(Y) — sE+Y)

Si desplegamos la llamada s(X + Y) que aparece en la parte derecha de la segunda

regla usando las dos reglas del programa;:

s(X+Y) ~ 0y s(X) (usando la primera regla),
s(X+Y) ~yasz)) s(s(X+2Z))  (usando la segunda regla),

entonces obtenemos el siguiente programa residual R':

X+0 — X
X+s(0) = sX
X+s(s(2)) — s(s(X+12))

Ahora, el objetivo X + s(Y) = Z calcula la respuesta (normalizada) {Z — s(X +Y)}
en R, mientras que el programa desplegado es incapaz de calcular esa respuesta ni

ninguna otra mas general para el objetivo planteado.
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Es importante notar que la transformacién ni siquiera preserva la seméntica (mas
débil) de las consecuencias ecuacionales (ground) del programa original, como de-

muestra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 2 Consideremos el siguiente programa R compuesto por una sola regla:
f(c(X)) — £(X)

La parte derecha de la tnica regla del programa, £(X), dnicamente puede ser reducida

a £(Y) con substitucién {X — c(Y)}. Asi obtenemos el siguiente programa R':
f(e(c(Y)) — £(Y)
Ahora, la ecuacion f(c(a)) = £(a) solamente es cierta en el programa original.

Debido a los problemas comentados, en [Alpuente et al., 1997c] introducimos una
definicion generalizada de desplegado més elaborada. Una caracteristica importante
de esta nueva definicién es que puede ser formulada en términos de evaluacion parcial
[Alpuente et al., 1996a]. Gracias a esto, las condiciones que aseguran la completitud
del proceso de evaluacién parcial pueden ser reutilizadas de forma inmediata para
formalizar condiciones suficientes que aseguren la completitud del desplegado con
respecto al observable de las respuestas computadas por narrowing. Se debe notar
que la situacién es muy diferente en comparaciéon con los casos l6gico o funcional
puros, donde no se requieren condiciones de aplicabilidad para producir programas
transformados equivalentes.

Cuando se utilizan técnicas de narrowing refinadas, es necesario adaptar apropia-
damente la definicién bésica de la regla de desplegado y reforzar las condiciones de
aplicabilidad para asegurar la correccién de dicha transformacién dependiendo de la
variante concreta de narrowing que se trate. Por ejemplo, en [Alpuente et al., 1997c]
presentamos una operacién de desplegado basada en narrowing impaciente que se de-
fine de la manera mas natural posible. Con esta estrategia de narrowing refinada,
el desplegado de programas logico-funcionales también es correcto y completo bajo
condiciones razonables, preservandose el conjunto de las respuestas computadas en
programas basados en constructores, completamente definidos y canénicos, o con-
fluentes y terminantes (condiciones usuales que se exigen para la completitud del
narrowing impaciente). En cierta manera, no es de extranar que el desplegado im-
paciente sea el més sencillo y potente dentro del contexto légico-funcional, debido a
la equivalencia de esta estrategia con el mecanismo operacional (SLD-resolucién) de
los programas légicos puros ([Bosco et al., 1988]). Desafortunadamente, esta variante
de narrowing no constituye en la actualidad un punto de referencia para la imple-
mentacién de lenguajes 1égico-funcionales potentes, debido a sus fuertes limitaciones

y al hecho de que no permite trabajar con funciones parciales o con funciones que
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no terminan. De hecho, este refinamiento de narrowing sélo es completo con respec-
to a soluciones constructoras basicas (ground) en programas candnicos que siguen la
disciplina de constructores (CB) y estan completamente definidos (CD) [Fribourg,
1985].

Muchos lenguajes légico-funcionales modernos como BABEL [Moreno-Navarro
y Rodriguez-Artalejo, 1992], Curry [Hanus et al., 1995] o TOY [Caballero-Roldén
et al., 1997] utilizan variantes del narrowing perezoso como principio operacional.
Debido a su caricter perezoso, sélo se evalian los argumentos de una funcién si es
realmente necesario (lo que permite una evaluacién més eficiente de las expresiones
funcionales). Uno de los objetivos de esta tesis es definir un marco de transformaciones
para lenguajes légico-funcionales perezosos. La eleccién de esta estrategia plantea
problemas de investigacion especificos que no han sido estudiados previamente en la
literatura. Por ejemplo, el desplegado de la parte derecha de la cabeza de una regla
no debe ir méas alld de una forma constructora en cabeza, ya que en caso contrario se

corre el riesgo de perder respuestas computadas, como muestra el siguiente ejemplo:

Ejemplo 3 Consideremos el siguiente programa R basado en constructores:

£(0) — 0 (R1)
te(X) — c(f(X) (f2)
gle(®) — «c(0)  (Bs)

Obsérvese que la parte derecha de la cabeza de la regla Ro, c(£(X)), esta encabezada

por un constructor. Si la desplegamos obtenemos el siguiente programa R':

£(0) — 0
£(c(0)) — <(0)
f(c(c(X))) — c(c(£(X)))
g(c(X)) — ¢(0)

y €l término s = g(£(X)) puede ser evaluado en R a la forma constructora c(0) con
respuesta computada (constructora) § = {X — c(X’)}, mientras que no existe ninguna

otra respuesta computada 6’ para el mismo objetivo s en R’ tal que 8’ < 0[Var(s)].

En [Alpuente et al., 1999¢] definimos un marco de transformacién de programas lgico-
funcionales perezosos donde usamos una regla de desplegado basada en narrowing
necesario. En esta tesis repasaremos las principales aportaciones de esta formulacion
y la compararemos con otras variantes perezosas de potencia mucho mas limitada.
Por otra parte, la transformacién de plegado se complica enormemente en el con-
texto 16gico-funcional. Por ejemplo, cuando para su definicién se usa la relacién de
narrowing sin refinar, las condiciones que se requieren para preservar el conjunto de

las respuestas computadas son tan fuertes que practicamente ningiin programa las
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cumple. Sin embargo, cuando se usan estrategias de narrowing mas elaboradas, se

pueden conseguir transformaciones de plegado correctas bajo condiciones razonables.

En [Alpuente et al., 1997c] presentamos una operacién de plegado basada en na-
rrowing impaciente. La definicién se inspira en la presentada en [Pettorossi y Proietti,
1994] y, ademds de ser reversible, es capaz de preservar el conjunto de las respues-
tas computadas bajo las condiciones usuales (ya mencionadas anteriormente) que se

exigen para la completitud del narrowing impaciente.

En contextos perezosos, el plegado presenta muchas més complicaciones (como
también ocurriera con el desplegado) y su tratamiento no ha sido objeto de ninguin
estudio especifico con anterioridad. En [Alpuente et al., 1999¢] presentamos nuestra
propuesta de plegado al estilo de Tamaki y Sato [1984] para programas indutivamente
secuenciales, que constituye una base ideal para optimizar programas de esta clase
cuando se combina con desplegado necesario y el conjunto de reglas auxiliares (in-
troduccién/eliminacién de definiciones, abstracciones y reemplazamiento algebraico)
descritas en el mismo texto. En esta tesis describiremos este marco de transformacién
(v su implementacién en el sistema SYNTH) as{ como su potencia para transformar
programas por composicién y formacién de tuplas, dos de las estrategias de transfor-

macién mas potentes que se conocen en los contextos funcional y 16gico puros.

En la literatura solamente hemos encontrado tres formulaciones explicitas del ple-
gado/desplegado de programas légico-funcionales que se basan en alguna forma de
narrowing. En [Darlington y Pull, 1988], los autores muestran como la instanciacion
(la operacién del marco de Burstall y Darlington [1977] que introduce una instancia de
una ecuacién existente) puede ser incorporada dentro de los pasos de desplegado para
conseguir la capacidad (del narrowing) de trabajar con variables 16gicas mediante el
uso de la unificacién. De forma similar, los pasos de plegado pueden verse como pasos
de narrowing usando las ecuaciones invertidas, es decir, orientadas de derecha a iz-
quierda. Sin embargo, en [Alpuente et al., 1997c] mostramos que los pasos de plegado
deben generalizar (o desinstanciar) las llamadas en vez de instanciarlas, como ocurre
en la programacion légica, en contraste con la forma de actuar del narrowing o la
SLD-resolucién. Es decir, como es de esperar, la operacién de plegado actua verdade-
ramente en sentido contrario a los pasos de narrowing ya que primero se desinstancian
o generalizan las reglas plegadas, posteriormente se eliminan las condiciones de las
reglas que se utilizaron para hacer el plegado, y finalmente se efectia un paso de re-
duccién contra las cabezas invertidas de estas tltimas reglas. En [Darlington y Pull,
1988] no se da ningin resultado de completitud, atn cuando es necesario imponer
ciertas condiciones de aplicabilidad a la transformacion.

Otra aproximacién muy relacionada con la materia de esta tesis es la presentada
en [Dershowitz y Reddy, 1993], donde se formula una técnica basada en la reescritura

para la sintesis de programas funcionales que hace uso de la regla de instanciacion.
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Sin embargo, las manipulaciones necesarias para llevar a cabo las transformaciones de
plegado/desplegado son a menudo mucho més complejas que simples instanciaciones,
y precisan definiciones de funciones auxiliares e induccién.

Finalmente, los forward closures de Dershowitz [1987] producen un tipo de desple-
gado de reglas de un programa que se puede utilizar para formular condiciones que
aseguren la terminacién del mismo. En esta misma linea, en [Kurtz, 1992] se introdu-
ce el mismo concepto pero referido ahora a un tipo de narrowing basico refinado. En
esencia, el basic forward closure de un programa R se obtiene como la unién de una
secuencia de programas que comienza con el programa original y en la que cualquier
otro programa de la secuencia se obtiene desplegando (via narrowing bésico) en un
solo paso todas las reglas del programa inmediatamente anterior en la secuencia de
los programas desplegados. Se verifica que cada uno de los programas en la secuencia
es finito, mientras que la secuencia misma no tiene por qué serlo. De hecho, normal-
mente el basic forward closure de un programa (definido como el limite o unién de
todos los programas que aparecen en la secuencia de transformaciones) contiene un
nimero infinito de reglas. Por otra parte, asi definido, el basic forward closure de R
coincide con la semdntica por desplegado de R. En [Alpuente et al., 1997¢c] mostramos
un ejemplo de aplicacion de la técnica de desplegado de programas 1égico-funcionales
que estd muy relacionada con esta iltima idea. Siguiendo una técnica similar a la
que se utiliza para obtener el forward closure de un programa dado, definimos una
semantica por desplegado impaciente que modela las respuestas computadas. Dicha
semantica es equivalente a la seméntica operacional estdndar que modela el mismo
observable, y consiste basicamente en un conjunto (posiblemente infinito) de reglas
incondicionales que se computan como el limite de una secuencia de desplegado que

parte del programa original.

1.2 Objetivos de la tesis

A modo de resumen, nuestro objetivo en esta tesis es abordar el primer estudio tedrico
y la posterior aplicacién practica de las técnicas basadas en la aproximacién reglas +
estrategias para la transformacion de programas légico-funcionales. Los principales

resultados que se presentan son los siguientes:

1. Definicién y analisis formal de las transformaciones elementales de
plegado/desplegado basadas en narrowing. Como ya se ha indicado, en
[Alpuente et al., 1997c] iniciamos la primera linea de actuacién en este senti-
do, tomando la estrategia de narrowing condicional ordinario como base. All{
Unicamente estudiamos las operaciones elementales de plegado y desplegado,
empezando por el estudio sistematico de dichas operaciones para el caso méas

general del narrowing sin restricciones (donde la extension respecto al caso lgico
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o funcional puro no es trivial, como hemos visto). Esto nos permite entender
y caracterizar los problemas mas comunes causados por el mecanismo de base,
ignorando asi en un primer estadio las complicaciones propias de una estrategia
refinada particular.

. Optimizacion de las reglas basicas de plegado/desplegado usando re-

finamientos del narrowing. En una segunda etapa de investigacién, estu-
diamos las reglas de plegado/desplegado basadas en refinamientos del narro-
wing sofisticados, como son las estrategias impaciente [Fribourg, 1985], perezosa
[Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992; Reddy, 1985] y necesaria [Antoy
et al., 1993; Hanus, 1994a]. Como sefialamos en [Alpuente et al., 1997b, 1999¢],
se demuestra que, en algunos de estos casos, el poder optimizador de las trans-
formaciones se incrementa notablemente, al tiempo que es posible relajar las
condiciones de aplicabilidad sin perder las propiedades de correccién ni com-
pletitud. En particular, los mejores resultados se obtienen al considerar como
soporte de las transformaciones el narrowing necesario, una estrategia de eva-
luacién 6ptima para programas inductivamente secuenciales que se utiliza en el
lenguaje Curry [Hanus et al., 1995] y que también es la base del principio de
ejecucion del lenguaje TOY [Caballero-Roldéan et al., 1997]).

. Semanticas formales. Otro objetivo de la tesis es investigar las transfor-

maciones bajo estudio en conexién con las semdanticas de valores y respuestas
computadas (constructoras) de los programas légico-funcionales, tomando como
semanticas operacionales de referencia los diferentes refinamientos del narrowing
comentados. En particular, y como presentamos por primera vez en [Alpuen-
te et al., 1997c,d], mostraremos que es inmediato construir una seméntica por
desplegado impaciente que es completamente equivalente a la seméantica de res-
puestas computadas estdndar para la clase de programas (basados en construc-
tores, candnicos y completamente definidos) que se ejecutan de forma correcta

y completa con narrowing impaciente.

. Plegado/desplegado y evaluacién parcial. Mostraremos la relacién precisa

existente entre las técnicas de evaluacion parcial de programas légico-funcionales
y las reglas de plegado/desplegado [Alpuente et al., 1997c, 2000b]. Mds concre-
tamente, demostramos que, de la misma forma que el desplegado constituye el
nicleo de todo algoritmo de evaluacién parcial, el plegado puede usarse para
simular un postproceso de renombramiento sobre los programas especializados
que sirve para incrementar el grado de optimizacién (e incluso restituir la clase
original) de los mismos. Por otra parte, veremos que la estrategia de composi-
ci6én (también conocida como fusidn y deforestacidn) constituye una via directa

para guiar la secuencia de transformaciones de plegado/desplegado de forma que
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conduzca a una version especializada que puede obtenerse de forma equivalente
mediante evaluacién parcial de un programa légico-funcional.

5. Reglas y estrategias de transformacién para los lenguajes integrados.
Una vez investigados todos los aspectos anteriores, nuestra ultima contribucién,
que se erige como el objetivo ultimo de esta tesis, es el desarrollo de un mar-
co de transformacién de programas logico-funcionales (perezosos) basado en la
aproximacion “reglas + estrategias”. Para ello, ademas de las reglas basicas
de plegado/desplegado, incluiremos operaciones para la introduccién y elimina-
cién de definiciones, asi como la abstraccién y el reemplazamiento algebraico
de reglas en un programa. Veremos que se requieren esfuerzos adicionales de
adaptacion de estas reglas auxiliares (en especial la de abstraccién) a nuestro
contexto integrado. Con este conjunto de operaciones obtenemos un sistema
completo de transformacién que extiende el original de Burstall y Darlington
[1977] y permite explotar las estrategias de composicién y formacién de tuplas
para la optimizacion de programas inductivamente secuenciales que se ejecutan
con narrowing necesario. Un primer esquema de este sistema de transforma-
cién aparecié publicado en [Alpuente et al., 1999d,a] y mas detalladamente en
[Alpuente et al., 2000a).

6. Evaluacién experimental del sistema de transformacién. En la vertiente
mas aplicada de esta tesis, desarrollamos una herramienta experimental donde
se aplican los principales resultados de investigacién mencionados anteriormen-
te. Debido a que la automatizacién total de un sistema de transformaciones no
siempre es viable (como ocurre con la transformacién de formacién de tuplas) o,
en el mejor de los casos, no produce programas con una mejora sustancial respec-
to de los originales, nuestra propuesta consiste en introducir, dentro del entorno
de transformacion, ciertas heuristicas o estrategias (formuladas especialmente
para el contexto l6gico-funcional) que dirijan el proceso de transformacion, de-
jando siempre la posibilidad de que el usuario interactie con el sistema a la hora
de tomar decisiones sobre el proceso de optimizacién. Se trata, en definitiva,
de construir y evaluar experimentalmente un transformador (semi-)automatico
de programas légico-funcionales presentado como una herramienta interactiva
que ayude al programador en las tareas de confeccionar programas eficientes
transformados (o especializados) partiendo de versiones originales (no optimi-
zadas) de los mismos. Parte de este trabajo se corresponde con el desarrollo
del sistema SYNTH, cuya descripcién detallada puede encontrarse en [Alpuente
et al., 1999b] y [Alpuente et al., 2000a].
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1.3 Organizacién de la memoria

Antes de pasar a detallar la organizacién de este documento, puede resultar con-
veniente realizar unos comentarios relativos al lenguaje utilizado en el mismo. El
autor ha hecho un esfuerzo consciente por cuidar su castellano y emplear términos
lo mas correctos posible dentro de las dificultades de tal empeno, habida cuenta de
que muchos de los conceptos presentados han sido acunados en inglés y no tienen una
traduccion al castellano consensuada por la comunidad informatica. Concretamente,
se ha mantenido la terminologia inglesa de aquellos conceptos para los que no existe
una traduccién comunmente aceptada que refleje la esencia de la actividad denotada
(es el caso, por ejemplo, de los tipos de indeterminismo don’t know o don’t care).
En estos casos, se ha optado por utilizar el término inglés escribiéndolo con letras
cursivas. La primera apariciéon del término inglés viene acompanada, entre paréntesis
o en nota a pie de pagina, de una explicacién o traduccién al castellano cuando ésta
empieza a tener una connotacién similar a la del término original o estd despuntando
su uso en nuestro contexto (pero no es aun popular). Este es el caso del principio
operacional de “estrechamiento” (narrowing) que nosotros optamos por mantener en
inglés en el documento. Finalmente, en ocasiones traducimos de forma directa algu-
nos términos ingleses por aquellos vocablos castellanos més comunmente utilizados,
ain cuando existan otras traducciones que se ajustan mas fielmente al significado
pretendido. Este es el caso del termino inglés instance que nosotros traducimos por
“instancia”, en vez de “concreccién” o “particularizaciéon”, que seria mas correcto.
Una vez aclaradas las convenciones sintacticas que utilizaremos en este documento, a
continuacién pasamos a detallar su organizacion.

En el Capitulo 2 hemos agrupado los principales conceptos técnicos que se utilizan
en el resto de la memoria. Revisamos los conceptos fundamentales de la programacién
l6gico-funcional, incluyendo una descripcion genérica del algoritmo del narrowing, el
mecanismo de ejecucién estdndar para los programas considerados. A continuacién
presentamos tres instancias del mismo que pueden verse como refinamientos del me-
canismo original. Estas estrategias se referieren a las optimizaciones conocidas como
narrowing impaciente, perezoso y necesario. El capitulo se cierra con la extensién de
los conceptos presentados previamente al caso mas general de los programas condi-
cionales.

En el Capitulo 3 nos centramos en el estudio de la regla de desplegado para los pro-
gramas légico-funcionales. Ya que esta regla suele plantearse en términos del mismo
mecanismo operacional que el del paradigma de programacién considerado, en nues-
tro caso utilizamos el cédlculo del narrowing para definir la operacién. Asi, partiendo
de una definicién genérica de la transformacién, estudiamos las distintas instancias
de la regla que corresponden a los diferentes refinamientos del narrowing vistos en

el capitulo anterior. Al analizar el comportamiento de la regla de desplegado para
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el caso general del narrowing condicional sin restricciones, salen a la superficie las
fuertes limitaciones que acompanan a la regla sin refinar, al tiempo que se demuestra
la intima relacién existente entre esta regla y las técnicas de evaluaciéon parcial de los
programas logico-funcionales. Por otra parte, la transformacién de desplegado impa-
ciente se presenta mucho mdés interesante al disfrutar de resultados de correccién y
completitud fuertes bajo condiciones mucho mas razonables. Explotando estos resul-
tados, es posible presentar una caracterizacién alternativa de la semantica operacional
de un programa en base a una secuencia reiterada de desplegados impacientes. Al
considerar programas no terminantes, la regla de desplegado admite varias versiones,
que expresamos en términos de narrowing perezoso y necesario, respectivamente. Sin
embargo, inicamente en el segundo caso (desplegado necesario) se obtienen resulta-
dos (éptimos) de correccién y completitud fuertes, al tiempo que la transformacién
preserva la clase natural de programas (inductivamente secuenciales) sobre los que se
define la propia estrategia de narrowing necesario. Este ultimo tipo de desplegado
encuentra una aplicacién natural en el sistema de transformacién de programas cuyo
desarrollo constituye el objetivo central de esta tesis y que se presenta completo en el
Capitulo 5.

La regla de plegado constituye, junto con la regla de desplegado, el niicleo de todo
sistema de transformacién basado en la contraccién o expansion, respectivamente, de
subexpresiones dentro de un programa usando las definiciones del mismo (o de otro
programa precedente en la secuencia de transformacién). En el Capitulo 4 abordamos
el estudio de esta regla que, en general, pretende ser la inversa de la transformacion
de desplegado. Comenzamos este capitulo presentando tres refinamientos de la regla
en funcién de su grado de reversibilidad. En primer lugar proponemos una versién
totalmente reversible, capaz de plegar varias reglas dentro de un tnico programa. A
continuacién relajamos la condicién de inversibilidad exigiendo que sea una sola regla
la que se pliega y efectuando la transformacién en el seno de un tnico programa.
Finalmente, mostramos una versién mucho méas potente de plegado que es capaz de
actuar sobre reglas pertenecientes a cualquier programa de una secuencia de transfor-
macién. En este iltimo caso se consideran en particular los programas inductivamente
secuenciales, y se muestra que la combinacién de esta regla junto con la de desple-
gado necesario constituye una plataforma ideal para desarrollar un sistema efectivo
de transformacién para esta clase de programas. A modo de ejemplo, se ilustra cémo
es posible simular un proceso de evaluacién parcial con renombramiento mediante
la aplicacién del par de reglas de plegado/desplegado guiadas por una estrategia de

composicion.

En el Capitulo 5 completamos el conjunto de reglas del sistema de transformacién
para programas inductivamente secuenciales. Aparte de las reglas bdsicas de des-

plegado necesario y plegado, incorporamos al sistema otras reglas auxiliares para la
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introduccién y eliminacién de definiciones, operaciones de abstraccién y, finalmente,
ciertas leyes para primitivas o leyes de reemplazamiento algebraico, obteniendo un
conjunto de transformaciones para programas logico-funcionales que goza de las pro-
piedades deseadas de correccién y completitud fuertes con respecto a la seméantica de
valores y respuestas computadas. A continuacién demostramos que este conjunto de
reglas es suficiente para implementar en nuestro contexto la mayor parte de las estra-
tegias de transformacion més potentes, incluyendo las de composicién y formacién de
tuplas. En el terreno ma practico, presentamos una serie de resultados experimentales
que revalidan el interés de nuestra propuesta. El capitulo se cierra presentando las
caracteristicas principales del entorno SYNTH, una herramienta experimental imple-
mentada en Prolog que permite optimizar programas escritos en el lenguaje Curry,
un lenguaje declarativo multiparadigma basado en narrowing necesario [Hanus et al.,
1995; Hanus (ed.), 1999]. El sistema implementa las reglas de transformacién descritas
anteriormente y permite aplicar la estrategia de composicién de forma completamente
automadtica, asi como la de formacién de tuplas (de forma semi-automatica).
Finalmente, la tesis termina con un capitulo de conclusiones donde comentamos

las principales lineas de trabajo futuro.



Capitulo 2

Preliminares

En este capitulo revisamos los conceptos fundamentales de la programacién logico-
funcional que se necesitan en esta tesis. Tras introducir una serie de nociones prelimi-
nares en la Seccion 2.1, se introduce, en la Seccién 2.2, el algoritmo de narrowing, el
mecanismo de ejecucién estdndar de los programas légico-funcionales. En los siguien-
tes apartados se presentan refinamientos (narrowing impaciente, perezoso y necesario,
subsecciones 2.2.1, 2.2.2 y 2.2.3, respectivamente) de la estrategia general de narro-
wing. El capitulo se cierra presentado una extensién de todos los conceptos definidos
previamente para el caso de los programas condicionales (Seccién 2.3). Las cuestio-
nes mas especificas referentes a las diferentes reglas y estrategias de transformacién
de programas seran introducidas, posteriormente, al principio del capitulo correspon-
diente. Para un mayor detalle sobre los conceptos introducidos en este capitulo, se
puede consultar [Baader y Nipkow, 1998; Dershowitz y Jouannaud, 1990; Hélldobler,
1989; Klop, 1992; Hanus, 1994b; Antoy et al., 1993].

2.1 Conceptos basicos

Términos y ecuaciones

Denotamos por X’ un conjunto infinito (numerable) de variables y por ¥ un conjunto
de simbolos de funcién f/n, cada uno con una aridad n asociada. 7(X,X) y T(X)
denotan, respectivamente, el conjunto de términos y términos bdsicos (sin variables)
construidos sobre Y U X y X, respectivamente. Asumimos que el alfabeto o signatura
3 =CWF estd particionado en un conjunto C de constructores y un conjunto F de
funciones (definidas) u operaciones. Escribimos ¢/n € C 'y f/n € F para referirnos
a constructores y operaciones n-arios, respectivamente.  El conjunto de términos

constructores con variables de X se denota por T(C, X).

23
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Asumimos la existencia de, al menos, un tipo primitivo Bool que contiene los
constructores booleanos constantes (de aridad 0) true y false. Asumimos ademas
que X contiene también el simbolo primitivo de funcién binario “=" para representar
la igualdad, escrito en notacién infija, que nos permite interpretar las ecuaciones
s = t como términos, con s,t € T(X,X). El término true se considera también una
ecuacién. En algunos contextos (debido a la presencia de funciones no terminantes) se
asume la presencia de un nuevo tipo de simbolo primitivo de funcién binario “~” para
representar la igualdad estricta entre dos términos, que también se escribe en notacién
infija. La igualdad estricta = considera dos términos iguales sélo si éstos se reducen

a un mismo término basico y formado unicamente por simbolos constructores.

El conjunto de variables que aparecen en una expresién e se denota por Var(e).
Un término ¢ es bdsico si Var(t) = &. Un término es lineal si no contiene apariciones
miiltiples de una misma variable. Denotamos por o,, a la lista de objetos sintdcticos
01,...,0,. Un patrén es un término de la forma f(d,) donde f/n € Fy dy,...,d, €
T(C,X)

Los términos se pueden ver como drboles etiquetados de la forma habitual. Usamos

la funcién estdndar depth para denotar la méxima profundidad de un término. Asi,

{ 1 si t es una constante o una variable
depth(t) = - . _

1+ max({depth(t,)}) sit esdelaforma f(¢,), n > 0.

Las posiciones (p,q,...) de un término ¢ se representan por secuencias (posiblemente
vacfas) de nimeros naturales que sirven para denotar los subtérminos de ¢. Las
posiciones estan ordenadas por el orden de prefijo: p < ¢ si existe w tal que p.w = q.
Denotamos por A la secuencia vacia. Si p y ¢ son posiciones, escribimos p < ¢ si p
estd encima o es un prefijo de ¢, mientras que escribimos p L ¢ si p y ¢ son posiciones
disjuntas (i.e., no verifican p < ¢ ni ¢ < p). Pos(t) denota el conjunto de posiciones

de un término ¢, que se define recursivamente como sigue:

Pos(t) = { {A} siteV

{Atudip|1<i<n A p€Pos(t;)} sit=f(ti,....tn)

FPos(t) denota el conjunto de posiciones no variables de un término ¢, mientras que
VPos(t) denota el conjunto de posiciones variables de t (i.e., VPos(t) = Pos(t) —
FPos(t)). t|, denota el subtérmino a la posicién p de ¢, mientras que t[s], denota el
término ¢ cuyo subtérmino a la posicién p ha sido reemplazado por s. t[p] denota al
simbolo de funcién que encabeza al subtérmino t|,, i.e., t[p] = fsit|, = f(t,). Paraun
conjunto de posiciones disjuntas P = {p1, ..., pn}, extendemos el reemplazamiento de

subtérminos dentro de un término como #[s1,...,su]p = (((t[s1]p,)[52]ps) - - - [Snlp, )-
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Sustituciones y unificadores sintacticos

Denotamos por {zy + t1,...,2, — t,} a la sustitucion o con z;0 = t; para i =
1,...,n (donde z; # z; sii # j), y o = z para cualquier otra variable z. El conjunto
Dom(o) = {z € X | xzo # z} se denomina el dominio de . Una sustitucién o es
constructora (bdsica), si zo es un término constructor (bédsico) para todo z € Dom(o).
La sustitucién identidad se denota por €. Las sustituciones se extienden a morfismos
sobre términos como f(t,)o = f(t,0) para todo término f(#,). Consideramos el
preorden < (subsumcidn) habitual entre sustituciones: 6 < ¢ sii 3y. 0 = 6 y decimos
que 6 es mds general que o.Este preorden induce un (pre-)orden parcial sobre términos
dado por t < ¢’ siy sélo si Iy. ¢ = tv.

Un renombramiento es una sustitucién p para la cual existe la inversa p—! tal
que pp~"
renombramiento p tal que tp = t'. Dada una sustitucién § y un conjunto de variables

= p~!p = e. Dos términos t y t' son wvariantes (uno de otro), si existe un

W C X, denotamos por 8y la sustitucion obtenida de 6 restringiendo su dominio
Dom(6) a las variables de W. Escribimos § = o [W] si Oy = o, y 6 < o [W]
denota la existencia de una sustitucién « tal que 8y = o [W]. Denotamos por Ran(6)
las variables que aparecen en el rango de 6, i.e., si 8 = {z1 — t1,...,2y = tp},
entonces Ran(0) = Var(t1) U...UVar(ty).

Un unificador de dos términos s y ¢ es una sustitucién o tal que so¢ = to. Un
conjunto de ecuaciones E es unificable, si existe una sustitucién ¥ tal que para toda
ecuacion s = t en E tenemos que st = tJ. Decimos que ¥ es un unificador de E.
Un unificador mds general (mgu) de un par de términos s y ¢ (resp. un conjunto o
conjuncién de ecuaciones E) 8 = mgu({s = t}) (resp. § = mgu(FE)) siempre existe
(bajo renombramiento), i.e., 8§ < o para cualquier otro unificador o de s = ¢ (resp.
E) (e.g., ver [Lassez et al., 1988]).

Programas

En este trabajo presentamos un programa légico-funcional mediante un sistema de
reescritura de términos.

Un sistema de reescritura de términos (SRT) es un conjunto de reglas de reescri-
tura (o reglas de reduccién) de la forma | — r, tal que I € X y Var(r) C Var(l) .
Los términos [ y r se denominan parte izquierda y parte derecha de la regla, respec-
tivamente. Un término s se reescribe a un término ¢, y lo denotamos por s —, g t,
si existe una regla R = (I — r) € R, una posicién p € Pos(s) y una sustitucién
o tal que s|, =lo y t = s[ro],. La parte izquierda instanciada lo de una regla de
reduccién (I — 7) se denomina redex (reducible expression). Un redex t|, de un
término ¢ es un redex mds externo si no existe otro redex t|, de t tal que ¢ < p. Un
paso de reescritura dado sobre un redex méas externo se denomina paso de reescritura

mds externo. La reescritura (mds externa) es la base operacional de los lenguajes
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funcionales (perezosos). —1 y —* denotan el cierre transitivo y el cierre reflexivo
y transitivo de la relacién —, respectivamente. Un término s es irreducible o esta
en forma normal si no existe ningin término ¢ tal que s — ¢. Denotamos por s la
forma normal de s. Un término s estd en forma normal en cabeza si no se reduce a
un redex'. Una sustitucién o se dice normalizada si zo estd en forma normal para
todo z € Dom(c). Un SRT R se dice noetheriano cuando no existe una secuencia
infinita de términos de la forma sy —x s1 =% ...; R se dice confluente si para todo
término s tal que s =% 1 y s =% t2, entonces t1 | t» (i.e., existe un término ¢ tal
que t1 =% ty t2 =% t). Un SRT R noetheriano y confluente se denomina candnico
o completo.

Un SRT R es lineal por la izquierda si el término I es lineal para toda regla
I - r € R. Un SRT esta basado en constructores (CB) si para toda regla! — r € R,
[ es un patréon. Diremos que R es ortogonal si, ademds de ser lineal por la izquierda,
para toda regla [ — r € R y para cada subtérmino no variable !, de ! no existe
ninguna regla I’ — r' € R tal que l|, y I’ unifiquen (no solapamiento)?. En lo que
sigue, consideraremos como objetivo cualquier expresion arbitraria (término, ecuacién

o conjuncién) posiblemente con variables.

2.2 El procedimiento de narrowing y sus refina-

mientos

En este apartado presentamos el mecanismo de computacién asociado al lenguaje que
nos permite obtener las soluciones para un objetivo en un programa dado. A conti-
nuacién recordaremos como se puede extender el cdlculo de reescritura sustituyendo
el emparejamiento por la unificacién de términos. Consideremos un programa R. Si
queremos evaluar una funcién cuyos argumentos son bdasicos (ground), basta empare-
jar la llamada a funcién f(1,...,t,) con la parte izquierda [ de alguna regla (I — )
del programa, realizando una secuencia de pasos de reescritura. Por otro lado, si
tenemos una llamada a funcién cuyos argumentos contienen posiblemente variables
(un “objetivo”), entonces generalmente es necesario instanciar estas variables a los
términos apropiados para poder aplicar un paso de reescritura. Esto se puede llevar
a cabo usando unificacién en lugar de emparejamiento en el paso de reescritura, y
recibe el nombre de narrowing [Fay, 1979; Lankford, 1975; Slagle, 1974]. Informal-

mente, reducir por narrowing una expresién consiste en aplicarle una sustitucién tal

INé6tese que todo término encabezado por un simbolo constructor estd obviamente en forma
normal en cabeza. En esta tesis serd suficiente con considerar esta nocién particular de forma
normal en cabeza.

2Cuando R es CB, entonces la condicién de ortogonalidad se simplifica, ya que al ser patrones las
partes izquierdas de todas sus reglas, es suficiente con que no existan pares de reglas | - r y I — 7/
en R tal que [ y I’ unifiquen.
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que la expresién resultante se pueda reducir, y entonces reducirla [Hullot, 1980]. El
procedimiento de narrowing no sélo subsume la reescritura, sino también la resolucion
SLD de los programas logicos. Formalmente, decimos que un término ¢ se reduce por

narrowing a un término ¢’ si:
1. p es una posicién no variable de ¢ (i.e., p € FPos(t));
2. (I — r) es una regla de R;
3. o es una sustitucién tal que to —p,; _ , t/

En este caso, escribimos ¢ ~p sy ', t ~p, t' 0 simplemente ¢ ~, t', si queda
claro por el contexto. Generalmente, un paso de narrowing se consigue unifican-
do un subtérmino (no variable) del objetivo con la parte izquierda de la cabeza de
una regla de reescritura, y reemplazando entonces el subtérmino instanciado por la
correspondiente parte derecha de la regla instanciada. Veamos un ejemplo.

Ejemplo 4 Dado el programa R:

inc(X) —  s(X)
dec(s(Y)) — Y

se puede construir la siguiente secuencia de pasos de narrowing para el término
inc(dec(Z))3:

inc(dec(Z)) ~ fraec(z)} $(deC(Z)) ~ (z5() s(Y)

con sustitucién computada {Z — s(Y)} (restringida a las variables del objetivo inicial).
Noétese que esta secuencia de reducciones no puede obtenerse usando reescritura, ya
que la expresién dec(Z) no empareja con (no es instancia de) la parte izquierda de

ninguna regla.

A menudo se impone que la sustitucién o sea el mgu de |, y | en la definicién de
narrowing, aunque dicha condicién puede relajarse en ocasiones exigiendo inicamente
que o sea un unificador arbitrario (no necesariamente el mas general) de t|, y I.
Concretamente, Padawitz [1988] distingue entre narrowing y narrowing mds general
dependiendo de si o es un unificador arbitrario o necesariamente el mas general.
La restriccion de que o sea un mgu es la base de la mayoria de las variantes de
narrowing conocidas (como las que veremos en los apartados 2.2.1, 2.2.2 y 2.3) debido
fundamentalmente a la ventaja de que los unificadores mas generales son computables
de forma determinista, mientras que en general pueden existir muchos unificadores
independientes [Antoy et al., 1993]. Sin embargo, eliminar la restriccién de que los

3En este ejemplo, y en el resto del trabajo, se utilizara la convencién de subrayar los subtérminos

considerados para realizar el siguiente paso de narrowing.
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unificadores utilizados en los pasos de narrowing sean los més generales es crucial en
la definicién de la estrategia (mas eficiente y refinada) de narrowing necesario que
estudiaremos en la Seccién 2.2.3.

Como hemos visto, un paso de narrowing sobre un objetivo concreto siempre con-
sidera tres elementos: posicion, regla y sustitucion. Bdésicamente, se trata de dar un
paso de reescritura sobre una posicién concreta del objetivo una vez que previamente
se ha aplicado una determinada sustitucién sobre el mismo. Formalizamos el proce-
dimiento de narrowing usando un sistema de transicién etiquetado cuya relacién de

transicién ~» formaliza los pasos de computacién.

Definicién 2.2.1 (narrowing ~) Sea R un SRT y g un objetivo. Definimos la

relacién de narrowing ~» como la menor relacién que satisface:

p€ FPos(g) N R=(1 — r) <R A o =mgu({gl, =1})

9 ~pro (glrlp)o

donde R < R denota que R es una variante nueva de una regla de R, tal que R no

contiene variables usadas previamente en la computacion (“estandarizada” aparte).

Una derivacion de narrowing se define como: g~»j ¢’ sii30y,...,30,. g~9, ... ~9, ¢’

y 8 = 6,...0,. Decimos que dicha derivacién tiene longitud n. Si n = 0, entonces
0 = e. Para tratar la unificacién sintactica como un paso de narrowing, anadimos al
SRT la regla (z = x — true), r € X. Asi, (s = t) ~, true sii 0 = mgu({s = t}).
Denotamos por Ry la extensién de un SRT R con la regla (x = ¢z — true). Una
derivacion de ézito para una ecuacién e en R es una derivacién de la forma e ~»} true
que usa las reglas de R..

Cuando los programas no son terminantes es frecuente considerar que todos los
simbolos de la igualdad en los objetivos son la igualdad estricta ~. La semantica de
la relacién = se puede definir mediante el siguiente conjunto confluente STREQ de
reglas de definicién [Hanus (ed.), 1999; Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992]:

cxe —  true Ve/0 e C
(1, oy ) (Y1, .-y Yn) — true = Ry A A xRy, Ye/neCl
true ANtrue —  true

Noétese que la igualdad estricta no posee la propiedad reflexiva ¢ = t para todos
los términos ¢t. Cuando se considera la nocién de igualdad estricta en un programa R,
su extension para tratar la igualdad sintactica es el programa extendido (RUSTREQ)
que, por abuso, denotaremos también como R . Para dar la nocién completitud del
procedimiento de narrowing es preciso introducir previamente los siguientes concep-
tos. Cada SRT o, equivalentemente, cada teoria de Horn ecuacional £ genera una
relacién de congruencia mas pequena =¢, llamada &-igualdad, sobre el conjunto de

términos 7 (X, X') (la menor teoria ecuacional que contiene todas las consecuencias
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légicas de € bajo la relacién = y que obedece los axiomas de la igualdad para &). Da-
do un conjunto de ecuaciones E, decimos que es £-unificable sii existe una sustitucién
o tal que, para toda ecuacién (s = t) € E, se cumple so =¢ to, i.e. £ | (so = to).
La sustitucién ¢ se denomina un E-unificador de E (por abuso de notacién, a menu-
do se denomina simplemente solucidn). Dado un conjunto de variables W C X, la
E-igualdad se extiende a sustituciones de la forma estandar: o =¢ 6 [W] sii zo =¢ 26,
Vx € W. W se omitird cuando sea igual a X'. Decimos que o es una &-instancia de o’
(y, por tanto, que ¢’ es més general que o) bajo W, y lo denotamos por o/ <g o[W], sii
Ivy. 0 =¢ o'y[W]. Un conjunto de £-unificadores S de un conjunto de ecuaciones E se
dice completo sii todo E-unificador o de E se puede factorizar como o =¢ 07 [Var(E)],
donde 0 € S.

Un algoritmo de narrowing se dice completo si genera un conjunto completo de
E-unificadores para cualquier sistema de ecuaciones de entrada. Formalmente, un
procedimiento de narrowing es completo para una clase de programas si se cumple la

siguiente condicién:

si £ = go entonces existe una derivacién g ~»j true
tal que 8 <g o [Var(g)].

El subindice £ puede eliminarse de la expresion 8 <g o [Var(g)] cuando s6lo conside-
remos completitud con respecto a sustituciones normalizadas [Middeldorp y Hamoen,
1994]. Por extensién, dicho subindice también desaparece al considerar sustituciones
constructoras, ya que este tipo de sustituciones son un caso particular de las susti-
tuciones normalizadas en sistemas basados en constructores. Se ha demostrado que
el procedimiento de narrowing es un algoritmo de £-unificacién completo para siste-
mas de reescritura de términos que satisfacen diferentes restricciones [Hanus, 1994b;
Holldobler, 1989; Middeldorp y Hamoen, 1994]. Por ejemplo, lo es para programas
canonicos y también para programas confluentes, si nos restringimos sélo a sustitucio-
nes normalizadas. Ya que el procedimiento de narrowing ordinario genera un espacio
de busqueda enorme, se han desarrollado multitud de estrategias para controlar la
seleccién de los redexes, mejorando asi la eficiencia de narrowing al eliminar deriva-
ciones innecesarias, pero sin perder la completitud del cdlculo. Un componente muy
importante para conseguir una implementacion eficiente del narrowing es utilizar una
estrategia de seleccién de redezes adecuada, ya que el narrowing ordinario (Definicién
2.2.1) tiene un alto grado de indeterminismo don’t know'. Maés concretamente, la
ineficiencia del narrowing es el resultado de la combinacion de los diferentes grados de
libertad del calculo: 1) la eleccién del redez y 2) la eleccién de la regla de reescritura.

Una estrategia de narrowing consiste, entonces, en sustituir algunas elecciones don’t

4Preservamos la terminologia en inglés para denotar los dos tipos estdandar de indeterminismo:
indeterminismo don’t know, cuando todas las opciones deben ser consideradas, e indeterminismo

on’t care, cuando basta con seleccionar una de las opciones e ignorar el resto.
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know por elecciones don’t care [Cheong y Fribourg, 1992] (concretamente, las que
se relacionan con el punto 1). Presentamos a continuacién un calculo de narrowing
genérico con estrategia, a partir del cual se pueden definir como instancias distintos
refinamientos del narrowing (y, por supuesto, el propio procedimiento de narrowing
ordinario). La definicién del narrowing genérico con estrategia es paramétrica con
respecto a la funcién ¢ que, dado un programa R, asigna a cada objetivo g un con-
junto de tuplas de la forma (p, R,o) donde p € FPos(g), R=(1 — r) < Ry y
glpo = lo. La motivacién para la funcién ¢ es permitir la explotacién de un subcon-
junto de los redezes del objetivo, en lugar de explotarlos todos, asi como detallar que
tipo de igualdad se considera y cuél es el unificador que se usa en el paso de narrowing
(que no siempre tiene porqué ser el mas general). De esta forma, se puede reducir
el espacio de bisqueda manteniendo, bajo diferentes condiciones, la completitud del
célculo.

El célculo se define como un sistema de transicién etiquetado cuya relacién de

transicién ~& formaliza los pasos de computacién.

Definicién 2.2.2 (narrowing genérico con estrategia ~% ) Dadoun SRT R, de-
finimos la relacién de narrowing (condicional) genérico con estrategia ~>» como la

menor relaciéon que satisface:

(p,(l = 71),0) € 0(g)
g '\w’)p,(l—>r),a (g[T]p)O'

donde ¢ denota una estrategia de narrowing arbitraria.

Informalmente, el calculo de narrowing presentado en la Definicién 2.2.1, puede verse
como una instancia de esta relacién de narrowing genérico con estrategia, cuando la
estrategia de seleccién se define como:

¢r(9) = {(p, R,0) | pe FPos(g) A
R=(I1—->r)< (RU{z=2 — true}) A

o =mgu({gly = 1})}

El nimero de refinamientos del procedimiento de narrowing que se han propuesto
en la literatura es enorme. En [Hanus, 1994b] se citan hasta 18 tipos distintos de
estrategias de marrowing, la mayor parte de las cuales se pueden agrupar en tres
clases:

¢ Sin ninguna estrategia: se deben explotar todos los redezes del objetivo en cada
paso (e.g., narrowing ordinario [Slagle, 1974] y narrowing condicional ordinario
[Hussman, 1985; Kaplan, 1987]). La definicién de narrowing vista hasta ahora
(para el caso incondicional) y su extensién al caso condicional que veremos

posteriormente en la Seccién 2.3 caen dentro de esta clase.



2.2. EL PROCEDIMIENTO DE NARROWING Y SUS REFINAMIENTOS 31

e Dar prioridad a los rederes més internos: e.g., narrowing condicional “inner-
most” o impaciente [Fribourg, 1985]. Este tipo de estrategias se denominan

también voraces. En la Seccién 2.2.1 describiremos una estrategia de este tipo.

e Dar prioridad a los redexes mas externos: e.g., narrowing perezoso [Reddy, 1985],
narrowing dirigido por la demanda [Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992],
y narrowing necesario [Antoy et al., 1994]). Dentro de las variantes perezosas,
dedicaremos dos secciones de este capitulo a estudiar el refinamiento propuesto
por Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo [1992] (Seccién 2.2.2) y, sobre todo,
al narrowing necesario de Antoy et al. [1994] (Seccién 2.2.3). Los principales
resultados de esta tesis se obtienen con esta tultima estrategia de narrowing,
considerada en la actualidad como una de las mas prometedoras en el rea.

Pasemos a analizar las principales estrategias refinadas de narrowing que usaremos
en este trabajo.

2.2.1 Narrowing impaciente

Presentamos en primer lugar una estrategia de narrowing en la que los pasos de com-
putacién se realizan sélo sobre las ocurrencias més internas (innermost) del objetivo
ecuacional. Esta estrategia se corresponde con la estrategia de evaluacion de Prolog
y con la evaluacién impaciente (eager) de los lenguajes funcionales, también cono-
cida como llamada por valor (call-by-value), debido a que todos los pardmetros de
una llamada a funcién deben ser evaluados antes de poder evaluar la propia funcién.
La mayor parte de los conceptos presentados en este punto son una adaptaciéon de
[Fribourg, 1985].

En esta seccién consideraremos programas basados en constructores (CB). Esto
implica que no pueden haber anidamientos en las partes izquierdas de las cabezas
de las clausulas ni axiomas entre los constructores. Esta es una clase razonable de
programas desde el punto de vista de la programacién funcional. Muchas teorias ecua-
cionales que ocurren en la practica siguen esta disciplina, e.g., en la especificacién de
los tipos abstractos de datos. Un simbolo de funcién se dice completamente definido
si no ocurre en ningun término basico en forma normal, es decir, si todos los simbolos
de funcién son reducibles sobre todos los posibles términos bésicos (del género apro-
piado®). Un SRT R se dice completamente definido (CD, “completely defined”) si
todos los simbolos de funcién definidos (i.e., pertenecientes a F) estdn completamen-
te definidos. En un SRT completamente definido, el conjunto de términos bésicos

en forma normal coincide con el conjunto de términos irreducibles (o constructores)

5Ya que los géneros no son relevantes para los objetivos de este trabajo, los omitimos por sim-
plicidad y sélo consideramos signaturas con un género. La extensién a signaturas heterogéneas es
inmediata [Padawitz, 1988].
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T(C) sobre C. En teorfas con un sélo género, es extrafio encontrar programas com-
pletamente definidos; sin embargo, es usual cuando se usan tipos y cada funcién se
encuentra definida sobre todos los constructores pertenecientes al tipo de sus argu-
mentos. En una estrategia impaciente, la funcién de selecciéon de redexes ¢, asigna
a cada objetivo g una de las posiciones més internas asociadas a un patrén de g,
segtn el orden prefijo <. Sin pérdida de generalidad, de las posibles posiciones mas
internas, seleccionamos aquélla que aparezca més a la izquierda (leftmost innermost).
Formalmente, definimos el conjunto de posiciones méas internas Inn(g) de un objetivo

g como:
Inn(g) = {p € FPos(g) | g, es un patrén }.

Ademas, definimos un orden « entre las posiciones de Inn(g) de la forma:
p<q < Ipo,pr,p2 € IN*, Ji,j>0.p=poipt Aq=po-jp2 Ni<j.

Intuitivamente, p < ¢ implica que la posicién p senala un término que aparece mas a

la izquierda del término senalado por q.

o o s . . NI ., . .
Definicién 2.2.3 (narrowing innermost ~» ) La relacién de narrowing inner-
NI . . .2z . 7.
most ~» se define como una instancia de la relacién de narrowing genérico con

estrategia donde la estrategia V' se define como sigue:

oR'(9) ={(p,R,0)| p€Inn(g) AVgelInn(g). (p#q = paq) A
R=( - 1) <Ry Ao =mgu({gly=1))} -

Las computaciones se realizan sobre el programa extendido Ry = RU{z = = — true}.

Como la estrategia innermost serd la tnica variante impaciente de narrowing que
trataremos en esta tesis, en lo que sigue (y sin posibilidad de confusién) la denotaremos
genéricamente por narrowing impaciente. Al formular la completitud del narrowing
impaciente, Fribourg [1985] considera sustituciones constructoras. Como ya hemos
comentado, esto no es suficiente para enunciar un resultado de completitud incluso
cuando las reglas del programa son confluentes y terminantes, debido a los problemas
que plantea la estrategia impaciente ante funciones definidas parcialmente. Fribourg
presenta diferentes condiciones adicionales para asegurar la completitud del cédlculo.
La maés importante consiste en considerar inicamente funciones totalmente definidas,
lo que implica que cualquier término bésico irreducible es constructor. El siguiente
ejemplo de Hanus [1994b] muestra la incompletitud del narrowing impaciente ante la

presencia de funciones parciales.

Ejemplo 5 Consideremos las siguientes reglas, donde a y b son constructores:

f(a,Y) — a
gb) — b
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Si queremos resolver la ecuacién (X, g(X)) = a, entonces existe la siguiente derivacién
de éxito (donde restringimos las sustituciones a las variables del objetivo) usando

narrowing:
f(X,g(X)) = a ~(x5a) a=a~ true

aplicando la primera regla al objetivo original, i.e., {X — a} es una solucién para la
ecuacion inicial. Sin embargo, esta derivacién no es impaciente, mientras que la tinica

derivacién impaciente no es de éxito:
(X, g(X) =a '\“i){)b—)b} f(b,b) =2

Por tanto, narrowing impaciente no puede calcular la solucién.

La siguiente proposicién, original de Fribourg [1985], establece la completitud del pro-
cedimiento de narrowing impaciente para programas candnicos que sigan la disciplina
CB-CD.

Proposicién 2.2.4 (completitud del narrowing impaciente)

Sea R un SRT canonico CB-CD, g un objetivo ecuacional y o una solucion bdsica
constructora tal que Var(g) C Dom(o). Entonces, existe una sustitucidn de respuesta
computada 0 para R U {g} usando ~ tal que § < o [Var(g)].

La condicién Var(g) € Dom(o) en la premisa de la proposicién anterior garantiza
que go sea basico. En [Vidal, 1996] encontramos el siguiente ejemplo que revela que
esta condicién no puede ser eliminada, lo cual se ignora erréneamente, por ejemplo,
en [Hanus, 1994b; Holldobler, 1989].

Ejemplo 6 Consideremos el siguiente programa canénico CB-CD R:

£(0,Y) — Y
g(0) — 0

La sustitucién bdésica constructora ¢ = {X + 0} es una solucién de la ecuacién
£(X,g(Y)) = g(Y). Sin embargo, narrowing impaciente no es capaz de computar una
respuesta mas general (de hecho, sélo computa la respuesta {X +— 0,Y — 0}). En este
caso, la sustitucién o no satisface la condicién Var(g) C Dom(o).

Resulta facil extender esta estrategia a teorias con funciones que no estan comple-
tamente definidas, anadiendo simplemente la llamada regla de reflexion, que permite
ignorar una llamada a funcién mas interna cuando ésta no puede ser reducida [Holldo-
bler, 1989]. Por simplicidad, asumimos que todas las funciones estdn completamente
definidas y, por tanto, narrowing impaciente es suficiente para computar todas las
soluciones. Este tipo de estrategia, con algunos refinamientos, es la base de lengua-
jes 16gico-funcionales como ALF [Hanus, 1990], eager-BABEL [Kuchen et al., 1990a],
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SLOG [Fribourg, 1985] o LPG [Bert y Echahed, 1986, 1994]. Como ya hemos co-
mentado, algunas de las restricciones sobre los programas (e.g., estar completemente
definidos), se pueden eliminar realizando ligeras variaciones en la estrategia ™¥! del
célculo. Sin embargo, la exigencia de que las reglas del programa sean terminantes,
no puede ser eliminada sin pérdida de completitud. Esto puede ser un inconveniente
cuando se quieren explotar técnicas tipicas de la programacién funcional como, por
ejemplo, las que manipulan estructuras de datos infinitas. En el siguiente punto,
presentamos una estrategia de marrowing perezoso que preserva la completitud del

narrowing para programas no terminantes.

2.2.2 Narrowing perezoso

La estrategia de evaluacién perezosa (lazy evaluation) en los lenguajes funcionales
consiste, basicamente, en retrasar la evaluacién de los argumentos de una funcién
hasta que su evaluacién sea necesaria para computar el resultado. Este tipo de estra-
tegia se relaciona con el concepto de llamada por nombre (call-by-name) debido a que
(algunos de) los pardmetros de una llamada a funcién se pasan como una referencia
a su nombre y no a sus valores (que tnicamente son evaluados si son “demandados”
para poder evaluar la propia funcién). Las estrategias perezosas poseen varias pro-
piedades importantes. En primer lugar, permiten trabajar con estructuras de datos
infinitas, ya que los términos no necesitan ser siempre evaluados completamente. Por
otra parte, dado un término ¢, si existe alguna estrategia de evaluacién que permi-
te computar la forma normal de ¢ de manera finita, la estrategia perezosa también
termina computando dicho valor. Dado que el concepto de posiciéon “demandada”
tiene varias interpretaciones posibles, la adaptacién de esta estrategia a los lenguajes
légico-funcionales ha dado lugar a distintas estrategias perezosas de narrowing (ver,
por ejemplo, [Antoy et al., 1994; Darlington y Guo, 1989; Echahed, 1988; Kuchen
et al., 1990b; Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992; Reddy, 1985; You, 1989]).
En nuestro caso, vamos a definir una estrategia de narrowing perezoso guiado por la
demanda en el estilo de Reddy [1985] y, por tanto, similar al mecanismo operacional
del lenguaje 16gico-funcional BABEL [Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992].
Informalmente, esta estrategia sélo permite realizar pasos de narrowing sobre redezxes
internos del objetivo cuando estos son demandados por la parte izquierda de alguna
regla del programa.

Debido a la presencia de funciones no terminantes, los resultados de completitud
para narrowing perezoso se establecen con respecto a la igualdad estricta “~”, que
como ya hemos dicho anteriormente, considera la identidad entre objetos finitos, i.e.,
dos términos son iguales sélo si éstos se reducen a un mismo término bésico y forma-
do tnicamente por simbolos constructores. La igualdad estricta es la tinica definicién

adecuada de la igualdad para el caso de programas no terminantes. Cuando traba-
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jamos con la relacién de marrowing perezoso, consideramos que todos los simbolos
de la igualdad en los objetivos son a. Puesto que no se exige que las reglas de los
programas sean terminantes, la propiedad de confluencia de los programas se vuel-
ve indecidible. Pese a todo, existen una serie de condiciones suficientes (decidibles)
que garantizan la confluencia en el caso de programas CB, incluso en ausencia de la
propiedad de terminacién: linealidad por la izquierda y no solapamiento de reglas
[Gonzélez-Moreno et al., 1992; Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992]. A con-
tinuacién, formulamos un procedimiento de narrowing perezoso que es completo para
programas que satisfacen esta doble condicién, que como ya hemos avanzado ante-
riormente, es conocida también como ortogonalidad [Huet y Lévy, 1992; Klop, 1992].

Cuando trabajamos con programas CB lineales por la izquierda, la unificacién en-
tre las partes izquierdas de las reglas y los términos del objetivo posee siempre una
serie de caracteristicas comunes que, en general, denominaremos como problema de

unificacion lineal.

Definicién 2.2.5 (problema de unificacién lineal) Un problema de unificacién
lineal es un par de términos (f(di,...,dn), f(t1,-..,t,)), donde f(di,...,d,) ¥y
f(t1,...,t,) no comparten variables y f(dy,...,d,) es un patrén lineal.

Los problemas de unificacién lineal se pueden resolver mediante cualquier versién del
algoritmo de unificacién (ver, por ejemplo, [Lassez et al., 1988]). Siguiendo [Moreno-
Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992], distinguimos el caso en el que la unificacién no
tiene éxito debido a un conflicto entre un constructor ¢ y un simbolo de funcién f,
yva que tal situacién se puede considerar como una demanda de mayor evaluacién de
f. El siguiente algoritmo es una reformulacién del algoritmo de unificacién para el
caso de los problemas de unificacién lineales de Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo
[1992]. Noétese que, debido a la linealidad por la izquierda, la comprobacién conocida

como “occur-check” no es necesaria.

Definicién 2.2.6 (configuracién LU) Una configuracién LU es un par (U, o), don-

de U es un conjunto y o es una sustitucién.

Definicién 2.2.7 (relacién de unificacién —| ;) Definimos la relacién de unifi-

cacién — |y como la menor relacién que satisface:

L ({eldr,- .- dn) dp c(te, .- ) }UU 0) =y ({di dpa ta,- oo dn dpn ta} VU, 0),
donde ¢/n € C,n > 0.

2. ({z 1, t}UU,0) =y (U{z = t},0{z > t}), donde t ¢ X.

3. ({dlp 2} UU,0) =y (Ulz = d},ofz — d}).

4. ({eldry ... ydy) Ly ¢ (t1y .y tn) Y UU, 0) =1y ({£ail}, o), donde ¢/n,¢'/m € C,

ctdcd,yn,m>0.
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Es facil observar que las computaciones —>’|‘_U pueden terminar de tres formas distin-
tas: computando el mgu de los términos de entrada, devolviendo fail (en el caso de
que los términos no unifiquen) o devolviendo un conjunto de pares ¢(dy,...,d,) p
f(t1,...,ty), en el que cada posicién p indica una posicién demandada. La siguiente

definicién formaliza dicho comportamiento.

Definicién 2.2.8 (comportamiento de —| )
Sea I' = (f(dy,...,dyp), f(t1,...,tp)) un problema de unificacién lineal. Dada la

computacién®:

({dy 41ty ydn dn tn}ye) _>*|_U (U,0) 7L>LU
definimos la funcién LU(T") como sigue:

(Success,o) siU =9
(FAIL,) si U = {fail}
LU(T) = ¢ (DEMAND,P) en cualquier otro caso, donde
P={p| (eld,....d,) by g(th,....1})) € U}
es el conjunto de posiciones demandadas.

Informalmente, una estrategia perezosa debe seleccionar, en cada paso de computa-
cién, la ocurrencia del término completo, excepto cuando hayan subtérminos deman-
dados de acuerdo con el algoritmo de unificacién lineal. De esta forma, una estrategia
de marrowing perezoso solamente selecciona los redexes demandados de un término.
A continuacién formulamos la relacién de narrowing perezoso de una forma similar
a como lo hemos hecho para el narrowing impaciente, por medio de un sistema de

transicién que es instancia de la relacion genérica de narrowing con estrategia.

o * s . NP ., .
Definicién 2.2.9 (narrowing perezoso ~» ) La relaciéon de narrowing perezoso
NP . . .z . 7. .
~» se define como una instancia de la relacién de narrowing genérico con estrategia
donde la estrategia ¢ V¥ se define de manera inductiva como sigue:

¢"Plg) = Uplie-(g,0.k)

w(g,p, k) = silg[A] = g[p] entonces
{0, By 0)} Si LU((lk, gl,)) = (Succrss, o)
Uper Ur—, ¢-(9,p-p' k") si LUk, glp)) = (DEMAND, P)
& si LU((lg, glp)) = (FAIL,)

donde Ry = (I, — ;) < R4, 1 <k < m. Las computaciones se realizan usando las
reglas del programa extendido Ry = (R U STREQ).

5Por (U, o) -y indicamos que no es posible realizar una transicién —| (j a partir del estado
(U,0).
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Tal y como se expone en [Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992], la sustitu-
cién computada o en cada paso de narrowing perezoso puede verse como la union
de dos sustituciones o, U 0, representando las restricciones de o a las variables del
objetivo y a las variables de la regla empleada, respectivamente. Es interesante des-
tacar que, debido a la linealidad por la izquierda y a la disciplina de constructores
de los programas, la sustitucién o, no contiene nunca simbolos de funcién definidos
[Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992], i.e., es una sustitucién constructora.
La siguiente proposicién, original de Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo [1992],
establece la completitud del calculo.

Proposicién 2.2.10 (completitud del narrowing perezoso) Sea R un progra-
ma CB ortogonal, g un objetivo ecuacional y o una sustitucion bdsica constructora
tal que, para toda ecuacidn s =t en g, se cumple (so)d= (to)l, donde (to)l€ T(C).
Entonces, existe una sustitucion de respuesta computada 0 para R U {g} usando &
tal que 8 < o [Var(g)].

A diferencia de lo que ocurre en las derivaciones de reescritura perezosas, la aplicacién
de diferentes reglas a una posicién (demandada) particular puede conducir a diferen-
tes soluciones cuando se consideran derivaciones de narrowing perezosas. Ademds,
al intentar aplicar diferentes reglas a un objetivo, puede darse el caso de que los
argumentos a evaluar requeridos sean distintos. Como consecuencia, las estrategias
simples de narrowing perezoso corren el riesgo de realizar pasos de computacién inne-
cesarios en derivaciones de narrowing. El siguiente ejemplo ilustra este punto [Hanus,
1994b)].

Ejemplo 7 Consideremos el siguiente conjunto de reglas que definen la relacién <y

la, suma sobre los nimeros naturales:

0o < N —  true
sM) < 0 — false
sM) < s(N) — M<ZN

0O + N — N
s(M) + N —  s(M+N)

Ahora, pretendemos resolver la ecuacién X < X + Y & B por narrowing perezoso. Una
primera solucién podria computarse aplicando la primera regla para < sin evaluar el

subtérmino X + Y:
X<X+Y=B «Ni{XHO} true ~ B ’\“f’{BHtrue} true

De esta forma tenemos que {X — 0,B — true} es una solucién para la ecuacién inicial.
A la hora de calcular nuevas soluciones, la alternativa consistiria en aplicar la segunda

y tercera reglas para <, pero en ambos casos es necesario evaluar el subtérmino X+ Y.
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Si escogemos la regla 0 + N — N para dar el primer paso de evaluacién, obtenemos la

siguiente derivacién de narrowing perezoso:

X<X+YRBSy,0 0<YABA true & B~ (g i) tTue

En el segundo paso sélo la primera regla para < es aplicable. La solucién computada
{X— 0,B > true} es idéntica a la anterior, pero ahora se han dado pasos superfluos,

ya que para alcanzar esta solucién no es necesario evaluar el término X + Y.

Para evitar pasos innecesarios en derivaciones de narrowing perezosas es posible cam-
biar el criterio de instanciacién de variables y aplicacién de reglas. En el ejemplo
anterior, la evaluacién de un término de la forma X < t podria comenzar por instan-
ciar la variable X bien a 0 o bien a s(0) y evaluar ¢ Unicamente en el segundo caso,
cuando es estrictamente necesario. Este refinamiento de narrowing perezoso se conoce
como narrowing necesario y constituye la base del lenguaje Curry [Antoy et al., 1994;
Hanus et al., 1995]. La nueva estrategia disfruta de propiedades importantes, como la
optimalidad e independencia de soluciones, y puede verse como un refinamiento del
narrowing perezoso [Julidn, 2000].

2.2.3 Narrowing necesario

La estrategia de narrowing necesario [Antoy et al., 1994] es completa para programas
inductivamente secuenciales, al tiempo que tnicamente computa pasos inevitables
para resolver objetivos. Dicha estrategia es éptima con respecto a la longitud de las
derivaciones y al numero de soluciones computadas. Como resumen, diremos que
las principales ventajas de esta estrategia frente a otras existentes en la literatura
incluyen: la gran clase de sistemas de reescritura sobre los que es aplicable (sistemas
inductivamente secuenciales), la optimalidad o minimalidad en la longitud de las
derivaciones cuando se trabaja con grafos, la independencia de los unificadores que
calcula y la facilidad con que puede ser implementada [Antoy et al., 1993].

La nocién de inevitable o necesario es bien conocida en reescritura [Huet y Lévy,
1992]. Los sistemas ortogonales tienen la propiedad de que, para todo término ¢ que
no esté en forma normal, existe un redex, llamado necesario, que eventualmente debe
ser reducido para calcular la forma normal de ¢t [Huet y Lévy, 1992; Klop y Middel-
dorp, 1991; O’Donnell, 1977]. Mds ain: la reduccién reiterada de redexes necesarios
es suficiente para calcular la forma normal de un término, si ésta existe. Es decir, en
sistemas ortogonales, es suficiente considerar redexes necesarios. Sin embargo, este
concepto es indecidible en el caso general y se han propuesto familias restringidas de
programas sobre las que es posible decidir cuando el conjunto de redexes es necesa-
rio. A continuacién, pasamos a extender estos resultados al caso de la relacion de

narrowing sobre programas inductivamente secuenciales (que son una subclase de los
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sistemas ortogonales sobre la que el concepto de redex necesario es decidible)”. Al
intentar extender algunos conceptos de la reescritura necesaria al caso de narrowing,
nos encontramos con el hecho de que, ahora, debemos considerar la instanciaciéon de
un término antes de que éste pueda ser reducido. Afortunadamente, este problema
tiene una solucién eficiente sobre programas inductivamente secuenciales, que pasa
por relajar el requerimiento (exigido hasta ahora en todas las variantes de narrowing
estudiadas) de que los unificadores usados en los pasos de narrowing fuesen los mas
generales. Los unificadores que se calculan ahora, de alguna forma “anticipan” ciertos
enlaces para las variables que, de todos modos, se hubieran computado méas adelante
en la derivacién. Esto complica ligeramente la definicién de la nueva estrategia, pero
en contrapartida permite obtener el refinamiento de narrowing mas eficiente conocido,
que servird de base para los resultados de transformaciéon mas importantes de esta
tesis.

Sea A = (t =y, —r t') un paso de reescritura aplicado sobre una posicién u de
un término arbitrario ¢ usando una regla I — r y obteniendo un nuevo término #'.
El conjunto de descendientes [Huet y Lévy, 1992] de una posicién v tras el paso A,
denotado por v\ A es:

1%/ siu=w,
A =14 {v} siu Lo,
{up'.q|rly =2} siv=wu.pqgandl|, ==z, donde z € X.

Todos los descendientes {vy,...,v,} de una misma posicién v se denominan hermanos
entre si, mientras que v se denomina antecedente de todos ellos. El conjunto de
descendientes [Huet y Lévy, 1992] de una posicién v tras una secuencia de reduccién

B se define inductivamente como sigue:

{v} si B es una derivacién nula,
v\B = U w\B" si B= B'B", donde B’ es el paso inicial de B.
wéev\B’

Dado un conjunto de posiciones P, definimos P\B = UpeP p\B. Decimos que una
posicién p de un término ¢ es necesaria si y sélo si en toda derivacién de reescritura
que reduce ¢ a su forma normal, algin descendiente de ¢|, es reducido a la posicién raiz
(i.e., el paso de reescritura se aplica sobre la posicién A de t|,). Como una posicién
identifica univocamente a un subtérmino dentro un término, la nocién de descendiente
para (sub)términos se extiende directamente a partir de la correspondiente nocién
para posiciones.

Una nocién equivalente (y mds intuitiva) de descendiente de una posicién se pro-
pone en [Klop y Middeldorp, 1991]. Sea ¢t —* ¢’ una secuencia de reduccién y s un

"Los sistemas inductivamente secuenciales son una clase de programas basados en constructores
incluidos en los sistemas fuertemente secuenciales que, a su vez, son ampliamente utilizados para
implementar eficazmente c6mputos necesarios [Huet y Lévy, 1992].
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subtérmino de ¢. Los descendientes de s en ¢’ se calculan como sigue: subrayar la raiz
de s y realizar la secuencia de reduccién ¢ —* t'. Entonces, cada subtérmino de ¢’ con

la raiz subrayada es un descendiente de s.

Ejemplo 8 Consideremos la operacién que duplica su argumento mediante una suma

(las reglas para la suma aparecen en el Ejemplo 7).
R = double(X) — X+X

En la siguiente reduccién de double(0 + 0) mostramos, como términos subrayados,
los descendientes de 0 + 0:

double(04+0) — 11 (04+0) + (0+0)

El conjunto de descendientes de la posicién 1 en la reduccién anterior es {1, 2}.

Para dar una definicién precisa de la clase de programas inductivamente secuenciales
y de la estrategia de narrowing necesario, presentamos a continuacién el concepto de
drbol definicional [Antoy, 1992]. Se dice que P es un drbol definicional con patrén 7 si
y s6lo si la profundidad de P es finita, 7 es un patrén y se da alguno de los siguientes

Casos:

P =rule(r — r), donde 7 — r es una variante de alguna regla de R.

P = branch(n,o,71,...,7,), donde o es una posicién de una variable en 7 (la posicién
inductiva), c1,. .., ¢, € C son diferentes constructores, para algin n > 0, y, para
todo 71, ..., T, tenemos que m; = 7[c;(Ty;)]o, donde n; es la aridad de ¢; y Ty,

son variables nuevas.

El drbol definicional de un conjunto finito de patrones lineales (para una funcién)® S
es un conjunto no vacio P de patrones lineales parcialmente ordenados por el orden

de subsumcién, que tiene las siguientes propiedades:

Propiedad de la raiz: Existe un elemento minimo llamado patrdn del arbol definicio-

nal que denotamos por pattern(P).

Propiedad de las hojas: Los elementos maximales, llamados hojas, son los elementos

de S. El resto de los elementos, los no maximales, se llaman ramas.

Propiedad del padre: Si m € P, m # pattern(P), existe un tnico ' € P, llamado
el padre de m (siendo = el hijo de ©'), tal que #’ < 7 y no existe otro patrén
7 e T(CUF,X) que verifique 7' < 7" < 7.

8En contraste con la definicién original de Antoy [1992], en lo que sigue utilizaremos la siguiente
definicién “declarativa” de Antoy [1997] ya que resulta mds apropiada para demostrar los resultados y
propiedades de las transformaciones basadas en narrowing necesario que estudiaremos mas adelante.
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Propiedad de induccidn: Dado m € P\S, existe una posicién o de pattern(P) con
pattern(P)|, € X (llamada posicién inductiva), y constructores ¢i,...,c, € C
con ¢; # c¢;j para i # j, tal que, para todo 7y, ..., 7T, que tiene como padre a T,
m; = m[ei(Tn,)]o (donde Ty, son variables nuevas distintas) para todo 1 < i < n.

Si R es un programa o sistema de reescritura de términos ortogonal y f/n es un
simbolo de funcién definido, decimos que P es un drbol definicional de f si pattern(P) =
f(T;) para una serie de variables distintas T, siendo las hojas de P todas y cada
una de las variantes de las partes izquierdas de las reglas de R que definen f. Debido
a la ortogonalidad de R, podemos asignar a cada hoja una sola regla que define f.
Una funcién definida se llama inductivamente secuencial si tiene un arbol definicional
asociado, lo que intuitivamente se corresponde con una definicién “por casos” de la
misma. Un sistema de reescritura R es inductivamente secuencial si todas sus fun-
ciones definidas son inductivamente secuenciales. Un SRT inductivamente secuencial
puede verse como un conjunto de arboles definicionales, definiendo cada uno de ellos
un simbolo de funcién distinto. Como en general pueden existir mas de un arbol defi-
nicional para una misma funcién inductivamente secuencial, en lo que sigue asumimos
que existe un arbol definicional fijo para cada funcién definida. Alternativamente, tal
y como se demuestra en [Hanus et al., 1998], un sistema inductivamente secuencial
puede verse como un sistema “fuertemente secuencial” basado en constructores, segin
la nocién de strongly sequential system de Huet y Lévy [1992]. De forma parecida,
la nocién de arbol definicional mantiene una estrecha correspondencia con la de mat-
ching dag de Huet y Lévy [1992] y ésta, a su vez, con la de indez tree de Strandh [1989]
(ver [Hanus et al., 1998] y [Durand, 1994] para un estudio detallado de la relacién
precisa entre estos conceptos).

Para facilitar la comprensién del concepto de arbol definicional, a menudo es
conveniente dar una representacién grafica en la que cada nodo se etiqueta con un
patroén, la posicién inductiva en las ramas se enmarca dentro de una caja, y las hojas

contienen las reglas correspondientes.

Ejemplo 9 El siguiente grifico muestra un arbol definicional para la funcién “<” del

Ejemplo 7:

[x]<v

0<Y— true s(X') S

PN

s(X') <0 — false sX)<s(¥)-X <Y
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A su vez, un arbol definicional para la funcién “+” del mismo Ejemplo 7 puede

ilustrarse como sigue:

[(x]+Y

TN

0+Y—>Y s@)+Y—-osE +Y)

La siguiente proposiciéon muestra que cualquier funcién definida por una sola regla es

siempre inductivamente secuencial.

Proposicién 2.2.11 [Alpuente et al., 1999f] Si f(1,) es un patrdn lineal, entonces

existe un drbol definicional para el conjunto {f(t,)} con patrén f(Zy).

Para definir el cdlculo de narrowing necesario asumimos que ¢ es un término encabeza-
do por un simbolo definido y que P es un drbol definicional con patrén pattern(P) =«
tal que 7 < ¢ ?. Definimos una funcién A de términos y drboles definicionales en con-
juntos de tuplas (posicién, regla, sustitucién) como la menor relacién que satisface las
siguientes propiedades. Consideramos dos casos para P 19:

1. Si m es una hoja, i.e., P = {w}, y @ — r es una variante de una regla del

programa, entonces
A, P) ={(a,m = 7,€)} .

2. Si 7 es una rama, consideramos la posicién inductiva o de w y algin hijo m; =
7lci(Tn)]o € P. Sea P; = {n' € P | m < «'} el drbol definicional donde todos
los patrones son instancias de ;. Entonces tenemos los siguientes casos para el

subtérmino t|,:

((p,R,70) sitlp=x€ X, 7={zr c;(Tn)}, y
(p,R,0) € X(tT,P;);

)‘(tap) > (pa Ra U) si t|0 - CZ(E) y (p,R,U) € /\(tﬂpz)a

(o.p,R,0) sit|, = f(t,) para f € Fy (p,R,0) € A(t]o, P")
L donde P’ es un arbol definicional para f.

En términos informales, narrowing necesario aplica una regla si es posible (caso 1), o
busca el subtérmino correspondiente a la posicién inductiva de la rama (caso 2): si es
una variable, ésta se instancia al constructor de algin hijo; si ya es un constructor,

9Cuando t estd encabezado por un simbolo constructor, la estrategia se generaliza de forma
sencilla, como se indica en [Antoy et al., 1994].

10FEsta descripciéon dada en [Alpuente et al., 1999f] es ligeramente diferente a la mostrada por
Antoy et al. [1994] pero genera el mismo conjunto de pasos de narrowing necesario.
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procedemos con el hijo correspondiente; si es una funcién, entonces la evaluamos
recursivamente aplicando narrowing necesario. De esta forma, la nueva estrategia
difiere de los lenguajes funcionales perezosos sélo en la (posible) instanciacién de las
variables libres.

Obsérvese que durante la computacién de A componemos la sustitucién calculada
en cada paso recursivo (que puede ser la identidad) con la sustitucién obtenida en
pasos anteriores. Asi, cada paso de narrowing necesario puede representarse como
(p, R, 1 - ¢r), donde cada ¢; es o bien la sustitucién identidad o bien el reemplaza-
miento (computado en cada paso recursivo) de una sola variable. A esta notacién se le
llama representacién candnica de un paso de narrowing necesario. Al igual que en los
procedimientos de demostracion de la programacién logica, asumimos que los drboles
definicionales siempre contienen variables nuevas cuando se usan en pasos sucesivos
de narrowing. Esto implica que todas las sustituciones computadas son idempotentes
(asumiremos implicitamente esta propiedad en lo que sigue).

Definicién 2.2.12 (narrowing necesario ~» ) La relacién de narrowing necesa-
rio ~> se define como una instancia de la relacién de narrowing genérico con estrategia
donde la estrategia ™V (t) = A(t,P), siendo ¢ un término encabezado por un simbolo
de funcién definido con arbol definicional P. Las computaciones se realizan usando
las reglas del programa extendido Ry = (R U STREQ).

De esta forma tenemos que para todo (p,R,0) € A(t,P), t ~>, ro t' es un paso
de narrowing necesario. Decimos, ademds, que este paso es determinista si A(t,P)
contiene exactamente un solo elemento. El siguiente ejemplo ilustra la definicién
anterior, al tiempo que muestra algunas de las ventajas de las que disfruta la relacién

de narrowing necesario frente al narrowing perezoso presentado en la secciéon anterior.

Ejemplo 10 Consideremos de nuevo los drboles definicionales del Ejemplo 9. La

funcién A computa el siguiente conjunto para el término inicial X < X + X:
{(A,0 <N — true,{X+— 0}), (2,sM)+N— s(M+N),{X—sM)})}
Lo que corresponde a los siguientes pasos de narrowing necesario:
X<X+X ﬂ{XHO} true (*)
X<X4+X  ~Sypoemy  sM) < s(M+s(M)
Obsérvese que la estrategia de narrowing perezoso generaria un paso mas de la forma:

X<X4X ~Dpornsofxsoyy 0<0

Este paso (perezoso, pero no necesario) es obviamente redundante, ya que conduce a
una derivacién de éxito (en dos pasos) en la que se repite la solucién ya obtenida tras

el paso (x).
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Los siguientes resultados muestran algunas propiedades importantes del narrowing
necesario. En primer lugar, observamos que cada sustitucién computada en un paso

de narrowing necesario instancia solamente variables del término inicial.

Proposicién 2.2.13 [Alpuente et al., 19991f] Si (p, R, p1--- k) € A(t,P) es un paso
de narrowing necesario, entonces, para i = 1,...,k, p; = € 0 p; = {z — c(T,)}

(donde T, son variables diferentes) con x € Var(tpr -+ pi—1).

El siguiente lema muestra que, para pasos de marrowing necesario diferentes (que
computan sustituciones diferentes), siempre existe una variable que es instanciada a
constructores diferentes:

Lema 2.2.14 [Alpuente et al., 1999f] Sea t un término encabezado por un simbolo
de funcion definido, P un drbol definicional con pattern(P) <t y (p,R,p1 - ¢k),
(', R,y --¢h) € A(t,P), k < k'. Entonces, para todo i € {1,...,k},

e o0 bien @1 - ; = ) @l 0 bien
o existe algin j < i tal que

11 pj =1 ¢y

2 g ={z ()} y @l = {xm d()) conc .

Para programas inductivamente secuenciales, narrowing necesario es correcto y com-
pleto con respecto a ecuaciones estrictas y sustituciones constructoras como solucio-
nes. Ademads, narrowing necesario nunca calcula soluciones redundantes, es decir,
todas las respuestas computadas son independientes. Dos sustituciones 6 y o son
independientes sobre un conjunto de variables V sii existe alguna variable z € V tal
que z6 y o no son unificables.

Teorema 2.2.15 (correccién, completitud y minimalidad [Antoy et al., 1994])

Sea R un programa inductivamente secuencial y e una ecuacidn.

., . ¥ . ., . .
1. (Correccion) Si e ~, true es una derivacidn de narrowing necesario, entonces

o es una solucion para e.

2. (Completitud) Para cada sustitucion constructora o que sea una solucidn de

. . ., . . m * ’
e, existe una derivacion de marrowing necesario € ~»,, true tal que o' <

o [Var(e)].

.o . . ¥ ¥ . . .
3. (Minimalidad) Si e ~ true y e ~ ., true son dos derivaciones de narrowing

necesario distintas, entonces o y o' son independientes sobre Var(e).
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Para finalizar este apartado, presentamos a continuacién una ultima e interesante
propiedad de la estrategia de narrowing necesario. En general, una ventaja importan-
te de los lenguajes légico-funcionales frente a los lenguajes logicos puros es su mejor
comportamiento operacional al evitar pasos de computacién no deterministas. Una
razén por la que se cumple este hecho estd en que las estrategias (necesarias) dirigidas
por la demanda pueden evitar la evaluacion de expresiones potencialmente indetermi-
nistas [Alpuente et al., 1999f]. Por ejemplo, consideremos las reglas del Ejemplo 7 y el
término 0 < X+ X. Narrowing necesario evalua este término a true mediante un solo
paso determinista. En el programa légico equivalente, este mismo término anidado
debe ser aplanado y expresado como una conjunciéon de dos llamadas a predicado
como +(X,X,Z) A <(0,Z,B), lo que produce una evaluacién indeterminista debido a
la llamada al predicado +(X, X, Z). Otro hecho que muestra el mejor comportamiento
operacional de los lenguajes 1égico-funcionales es la capacidad de ciertas estrategias
de evaluacién, como es el caso de narrowing necesario, para evaluar términos basicos
de una forma completamente determinista, lo cual es muy importante para asegurar
una implementacion eficiente de las evaluaciones funcionales puras. Esta propiedad,
que es obvia en la definicién del narrowing necesario, se formaliza en la siguiente pro-
posicién. Con este fin, decimos que un término ¢ es evaluable deterministamente (con
respecto a narrowing necesario) si cada paso en una derivacién de narrowing para t es
determinista. Ademads, un término ¢ es normalizable deterministamente a un término
constructor ¢ (con respecto a narrowing necesario) si t es evaluable deterministamente

. . .2 . . nn * .
y existe una derivacién de narrowing necesario t ~_ ¢ (i.e., ¢ es la forma normal de

).

Proposicién 2.2.16 [Alpuente et al., 1999f] Sea R un programa inductivamente se-

cuencial y t un término.

. ¥ . ., . . .
1. Sit ~, c es una derivacién de narrowing necesario, entonces t es normalizable

deterministamente a c.

2. Sit es basico, entonces t es evaluable deterministamente.

2.3 Programas condicionales

Finalizamos este capitulo extendiendo los conceptos presentados en secciones anterio-
res al caso de los programas condicionales haciendo uso del formalismo de los sistemas
de reescritura de términos condicionales.

Un sistema de reescritura de términos condicional (SRTC en lo sucesivo) es un
par (2,R), donde R es un conjunto finito de (esquemas de) reglas de reescritura (o
reglas de reduccién) de la forma (I — r < (), donde I,r € T(X,X) y 1 ¢ X.
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Cuando Var(r) U Var(C) C Var(l) se dice que los programas son de tipo 1 o 1-
CTRS. Por su parte, los 2-CTRS satisfacen Var(r) C Var(l) y los 3-CTRS cumplen
Var(r) C Var(l) U Var(C). La condicién C es una secuencia (posiblemente vacia)
de ecuaciones eq,...,e,, n > 0. Cuando existen variables en r o C' que no aparecen
en [, éstas reciben el nombre de variables extra (ver [Middeldorp y Hamoen, 1994]).
Cuando una regla de reescritura no posee condicién, escribimos simplemente (I — )
siguiendo el convenio visto en el caso de los programas incondicionales. Cuando las
condiciones de todas las reglas de R son vacias, tenemos que (X, R) es un sistema de
reescritura de términos incondicional (SRT).

Las nociones de objetivo ecuacional, posicién, etc., se pueden definir ahora di-

rectamente sobre secuencias de ecuaciones de forma natural, donde, por ejemplo, el

conjunto de posiciones de una secuencia de ecuaciones g = (ey, ..., e,) se define como:
Pos(g) = {i.w]| u € Pos(e;), i =1,...,n}. Usaremos T como notacién genérica para
una secuencia de la forma true,...,true. A continuacién, pasamos a extender las

nociones de reescritura y narrowing a este tipo de programas.

Un término s se reescribe condicionalmente a un término ¢, y lo denotamos por
s =g t, si existe una regla (I — r < s; = t1,...,8, = t,) € R, una posicién
D € Pos(s), una sustitucién o tal que s|, = lo, t = s[ro], y, para todo i =1,...,n,
existe un término ¢; tal que s;0 =% ¢ y tic =% ¢;, donde —)% y —% denotan
respectivamente el cierre transitivo y el cierre reflexivo y transitivo de la relacién —.
Una clase importante de sistemas de reescritura condicionales que usaremos en esta
tesis son los llamados sistemas decrecientes. Decimos que un SRTC es decreciente si
existe una extensién bien fundada > de la relacién de reescritura —% con las siguientes

propiedades:

1. > cumple la propiedad de subtérmino, i.e., t > t|, para todo p € Pos(t) — {A},
Yy

2.si (I - r & C) € Ry o esuna sustitucién, entonces lo > ro y, para todo
s=teC,lo>soyloto.

Por su parte, la extensién del calculo genérico de narrowing (con estrategia) al caso
condicional se define de la forma obvia. Lo que sigue es la instancia correspondiente

al narrowing condicional ordinario.

Definicién 2.3.1 (narrowing condicional ~) Sea R un SRTC y ¢ un objetivo
ecuacional. Definimos la relacién de narrowing condicional ~» como la menor relacién

que satisface:

pEFPos(g) N R=( = r & 0) <Ry A o=mgu({gl, =1})
9 ~pro (Coglrlp)o
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En este caso, una derivacion de éxito para g en R es una derivacién de la forma g ~
T. El resto de nociones sobre derivaciones de narrowing se siguen de forma natural
a partir del caso incondicional. Narrowing condicional es completo para 1-CTRS’s
canénicos, para 1-CTRS’s confluentes respecto a soluciones normalizadas y para 2-
CTRS’s y 3-CTRS’s terminantes y confluentes por niveles (ver [Middeldorp y Hamoen,
1994]). Se debe notar que, en el marco de los programas incondicionales, todavia es
posible tratar con reglas con condiciones y objetivos formados por conjunciones de
ecuaciones, pero en este caso las condiciones en las reglas deben tratarse usando las
funciones predefinidas A y = (a las que pueden afiadirse también las construcciones
if then else y case_of) que se reducen usando reglas de definicién estandar [Hanus
(ed.), 1999; Moreno-Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992], i.e.:

true A\ true — true
true = x — T

Por ejemplo, en el caso de programas ortogonales o inductivamente secuenciales (con
funciones no terminantes que se evalian de forma perezosa) es habitual el considerar
cada regla condicional de la forma [ — r < C' como otra incondicional equivalente
I = (C = r), donde la secuencia de ecuaciones (estrictas) eg,..., e, en C se expresa

como un solo término con conjunciones de la forma e; A ... A e,.






Capitulo 3
Desplegado

El desplegado de un programa declarativo se entiende en general como el proceso en
virtud del cual una regla (o cldusula) del mismo es sustituida por un nuevo conjunto
de reglas obtenidas a partir de la original, sobre la que se realiza uno (o varios) pasos
de ejecucion simbdlica. Este tipo de ejecucién se refiere a un tipo de evaluacion donde,
en ausencia de datos reales, se ejecutan llamadas “simbdlicas”. Mas concretamente,
la idea basica subyacente a toda operaciéon de desplegado consiste en efectuar esta
clase de evaluacién simbdlica ya no sobre un objetivo, sino sobre el cuerpo (o la parte
derecha de la cabeza) de una regla del programa. Dependiendo del tipo de paradigma
declarativo que estemos considerando (16gico puro, funcional puro o légico-funcional)
se trabaja con un mecanismo operacional diferente (resolucién SLD, reescritura o
narrowing, respectivamente) sobre el que basar (de alguna manera) la computacién
simbdlica e implementar el desplegado.

En este capitulo nos centraremos en la regla de desplegado sobre programas légico-
funcionales, estudiando diversas variantes basadas en diferentes refinamientos de na-
rrowing, asi como las principales aplicaciones de las mismas. Comenzamos haciendo
un breve recorrido histérico que explora los antecedentes del desplegado en contextos
funcionales y légicos puros y esbozando el problema de la adaptacién de esta regla a

un contexto integrado.

3.1 Motivacion y antecedentes

El primer trabajo sobre transformacién de programas basado en las reglas de plegado y
desplegado es original de Burstall y Darlington [1977]. Se trata de un trabajo pionero
en esta linea, referido a programas funcionales puros definidos como un conjunto
de ecuaciones recursivas. El desplegado se define en [Burstall y Darlington, 1977]

textualmente como sigue:

49
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Si E=E"y F =F' son ecuaciones y existe alguna ocurrencia de F' que
es instancia de E, entonces se reemplaza por la instancia correspondiente

de E', obteniendo F" y anadiendo la ecuacién F = F".

Cabe destacar que este proceso puede verse como un paso de reescritura sobre la
parte derecha de la ecuacién a desplegar. En esta primera aproximacién no se hace
explicito el hecho de que la regla desplegada debe retirarse del conjunto resultante
de ecuaciones y no se dan tampoco resultados de correcciéon ni completitud para la
transformacién.

En trabajos posteriores sobre transformacién de programas funcionales [Scherlis,
1981; Kott, 1985; Zhu, 1994; Sands, 1996], la operacién de desplegado se formula
practicamente sin variaciones, destacando siempre el hecho de que esta regla se basa
en la reescritura y sélo involucra emparejamiento. Puesto que las llamadas a funcién
en el cuerpo de las reglas del programa pueden contener variables, las transformacio-
nes de Burstall y Darlington hacen uso de una operacién previa de instanciacion. De
esta forma, si una llamada a funcién no empareja con ninguna de las funciones defini-
das en el programa, sus variables pueden instanciarse para permitir asi su desplegado
(ver, por ejemplo, la Seccién 17.3 de [Jones et al., 1993] y, en particular, el ejemplo de
desplegado de la funcién de Ackermann). Sin embargo, hemos encontrado en la lite-
ratura pocas técnicas de transformacién automaéticas basadas en las transformaciones
de instanciacién + desplegado, las cuales se recogen en [Alpuente et al., 1998a].

Por todo ello, se puede considerar que el proceso de transformacién basico en los
programas funcionales consta realmente de instanciacién + desplegado. En particu-
lar, la ejecucién de una llamada a funcién conteniendo variables (valores simbdlicos),
recibe el nombre de ejecucion simbdlica. Asi, en el caso de los programas funciona-
les el mecanismo de ejecucién (desplegado) y el mecanismo de ejecucién simbélica
(instanciacién + desplegado) no coinciden, lo que significa que hay que desarrollar
técnicas ad-hoc para los métodos de transformacion, a diferencia de lo que ocurre en
los contextos 1égicos puros y 1égico-funcionales, como veremos posteriormente.

La aproximacion més reciente a las técnicas de transformacién de programas fun-
cionales es la presentada por Sands [1995, 1996]. En general, las transformaciones
de plegado/desplegado, definidas por Burstall y Darlington [1977], no garantizan ni
la mejora en eficiencia ni la correccién total de la transformacién. En [Sands, 1995]
se introduce una condicién (semdntica) para la correccién total de las transformacio-
nes sobre programas funcionales perezosos de orden superior. El principal resultado
técnico consiste en que, si los pasos locales de transformaciéon se realizan siguiendo
un cierto criterio, entonces se puede asegurar la correccién total de la transforma-
cién. En [Sands, 1996], se muestra c6mo el resultado anterior permite demostrar la
correccién total de algunas de las principales técnicas autométicas de transformacion

de programas, incluyendo la deforestacion de Wadler [1990] y la supercompilacién de
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Turchin [1986a].

Sin embargo, en todas las propuestas de desplegado de programas funcionales
aparece un grave inconveniente. Concretamente, la instanciaciéon no restringida de
ciertas ecuaciones para posibilitar su posterior desplegado, se muestra problemaética
a la hora de preservar la equivalencia con el programa original. De hecho, este escollo
nunca se resuelve de forma transparente en los contextos funcionales. El propio Sands
no considera explicitamente la regla de instanciacién en [Sands, 1996] (solamente
muestra que esta regla puede simularse en términos de leyes de distribucién sobre
expresiones case_of), a pesar de que su propuesta puede considerarse como la mas

rigurosa y moderna en el area.

En resumen, la técnica de desplegado sobre programas funcionales consiste, esen-
cialmente, en la sustitucién (dentro de una ecuacién que, posiblemente, ha sido previa-
mente instanciada) de una llamada a funcién por su respectiva definicién, aplicando
la correspondiente sustitucién. Ya que en el caso de los programas funcionales las
técnicas de plegado/desplegado sélo involucran emparejamiento, el proceso previo de
instanciaciéon suele ser necesario para posibilitar el desplegado de una regla en un

programa.

La primera adaptacién de las reglas de plegado/desplegado al caso de los progra-
mas 16gicos se debe a Tamaki y Sato, quienes presentaron sus resultados a mediados
de la década de los 80. En [Tamaki y Sato, 1984] se extienden las ideas originales
de Burstall y Darlington [1977] reemplazando el emparejamiento por la unificacién
en las reglas de transformacion. El desplegado de un programa légico consiste, por
tanto, en aplicar un paso de resolucién a un subobjetivo en el cuerpo de una cldusula
de todas las formas posibles. Gracias al mecanismo de unificacién, el desplegado de
los programas 16gicos permite propagar informacién sintactica (como es la estructura
de los términos) y no sélo valores constantes (como en el caso del desplegado de los
programas funcionales). De esta forma, se obtiene un mecanismo mas potente que,
ademds, no requiere la presencia de una regla de instanciacién independiente, ya que
dicho proceso va implicito en la propia regla de desplegado basada en el mecanismo

de resolucién.

Como se indica en [Pettorossi y Proietti, 1996b], el desplegado de los programas
16gicos no sélo se diferencia del de los programas funcionales en el reemplazamiento del
emparejamiento de patrones por la unificacién sintactica, sino también en la cantidad
de reglas desplegadas que genera como consecuencia de ellos. Ya que en un programa
funcional es frecuente considerar funciones definidas mediante reglas cuyas partes
izquierdas no solapan, el desplegado (previa instanciacién) de una de ellas genera
una y solamente una regla nueva, a diferencia del desplegado de una clausula en un

programa légico que, en general, devuelve un conjunto de cldusulas.
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Para el caso de los programas 1égicos se han propuesto en la literatura diversas
aproximaciones a la regla de desplegado (ver por ejemplo los diferentes trabajos de
Proietti y Petorossi para un estudio extenso y recopilatorio del tema [Proietti y Pet-
torossi, 1993; Pettorossi y Proietti, 1994, 1996b, 1998]). Todas ellas son bédsicamente
similares a la original de Tamaki y Sato [1984], aunque en ocasiones se permite que la
regla a desplegar y las reglas desplegantes pertenezcan a programas distintos [Petto-
rossi y Proietti, 1994], o que puedan ser varias las reglas desplegadas simultdneamente
[Levi y Mancarella, 1988; Bossi et al., 1994], etc.

Cuando consideramos programas logico-funcionales como sistemas de reescritu-
ra y una semdantica operacional basada en narrowing como método de resolucion
de ecuaciones, no resulta inmediato decidir cudl puede ser la nocién de desplegado
mas apropiada. Siguiendo una aproximacién similar a la de Alpuente et al. [1998a],
donde se describe un marco genérico para la evaluacién parcial de programas légico-
funcionales, podemos dar una primera aproximacién al problema como sigue. Por
simplicidad, consideramos de momento sistemas de reescritura incondicionales. Dado
un programa R y una regla del mismo R = (I — r) € R, el desplegado de R con

respecto a la regla R consiste en:

1. Construir las derivaciones usando (alguna variante de) narrowing en un paso

para el objetivo r, obteniendo {r ~»g, 7;}
2. Formar el conjunto de reglas de reescritura S = {l6; — r;}.

3. Obtener el programa transformado R’ a partir de R eliminado de éste ltimo

la regla desplegada R, y anadiendo todas las pertenecientes a S.

Ya que el mecanismo de ejecucién de los programas légico-funcionales (narrowing) en
el que hemos basado esta primera definicién de desplegado, utiliza la unificacion para
el paso de pardmetros en las llamadas a funcién, se consigue de forma automatica el
efecto de la regla de instanciacién de los programas funcionales (de forma similar a lo
que ocurre con los programas légicos). El desplegado de programas logico-funcionales
basado en el mecanismo operacional del narrowing aporta asi una visién unificada de
los mecanismos de ejecucion y transformacion para este tipo de programas, al tiempo
que, debido a la posibilidad de explotar su componente funcional, el desplegado de un
programa, légico-funcional puede resultar mas efectivo que el de un programa légico
equivalente (al poder utilizar, por ejemplo, el anidamiento de funciones que permite
la sintaxis funcional). De esta forma podemos decir que el desplegado de programas
légico-funcionales basado en (alguna variante del) narrowing subsume (y mejora) los
procesos de instanciacién y desplegado por reescritura de los programas funcionales
puros, y también el desplegado basado en resolucién SLD de los programas légicos

puros, como formalizaremos més adelante.
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Como antecedentes de las técnicas descritas podemos mencionar los siguientes. En
[Leviy Sirovich, 1975] se define un procedimiento de evaluacién parcial basado en des-
plegado para el lenguaje funcional TEL, usando un mecanismo de ejecucion simbdlica
basado en unificacién que puede llegar a entenderse como una forma de narrowing
perezoso. [Darlington y Pull, 1988] muestran cémo la unificacién permite integrar
los pasos de desplegado e instanciacién, obteniendo asi la habilidad del narrowing
para tratar con variables logicas. Sin embargo, en ninguno de estos trabajos se han
abordado cuestiones de equivalencia semdntica. Otro ejemplo del uso de unificaciéon
en la técnica de desplegado se puede encontrar en [Dershowitz y Reddy, 1993], donde

se utiliza para formular una aproximacién a la sintesis de programas funcionales.

Los trabajos sobre supercompilacién de Turchin [1986a] son, de entre la extensa
literatura sobre transformacién de programas, los que utilizan un tipo de desplega-
do més cercano a nuestra propuesta. La supercompilacién (supervised compilation)
es una técnica de transformacion para programas funcionales que consta de tres ele-
mentos bésicos: driving, generalizacién y generacion de programas residuales. La su-
percompilacién no especializa el programa original, sino que construye un programa
nuevo para la (especializacién de la) llamada a funcién inicial, usando el mecanismo
de driving [Gliick y Serensen, 1994]. El procedimiento de driving puede considerarse
un mecanismo de desplegado de funciones basado en unificacién y reduccién. Concre-
tamente, hace uso de un tipo de maquinaria de evaluacién similar a narrowing (pere-
z0s0) para construir “drboles de estados” (posiblemente infinitos) para un programa
de entrada y una llamada dada. En los trabajos de Turchin sobre supercompilacion
se usa la siguiente terminologia [Romanenko, 1991]: “emparejamiento generalizado”
para la unificacién, “contracciones” para las sustituciones de narrowing y, muy a me-
nudo en los textos, “driving” para el propio mecanismo de marrowing, es decir, la
operacion de instanciaciéon de una llamada a funcién para todos los casos posibles,
seguida por el desplegado de las distintas ramas. Gracias al procedimiento de driving,
el supercompilador puede conseguir la misma cantidad de propagacién de informacién
(basada en unificacién) y especializacién del programa que en la evaluacién parcial
de los programas légicos [Gliick y Sgrensen, 1994].

Los trabajos de Turchin describen el supercompilador para Refal (Recursive Func-
tion Algorithmic Language [Turchin, 1989]), un lenguaje funcional basado en empa-
rejamiento con una nocién de patrones poco usual. La seméntica de Refal se da en
términos de un intérprete de reescritura (con una estrategia de evaluacién impaciente),
mientras que el supercompilador (en el que se encuentra incorporado el procedimiento
de driving) posee una estrategia de evaluacién perezosa. La supercompilacién sub-
sume, entre otros, el procedimiento de deforestacién de Wadler [1988], la evaluacién
parcial y otras transformaciones estandar de programas funcionales [Sgrensen et al.,

1994]. Por ejemplo, la supercompilacién es capaz de realizar cierto tipo de demos-
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tracién de teoremas, sintesis e inversién de programas (ver [Sgrensen, 1994] para una
exposicién detallada). La supercompilacién puede mejorar un programa incluso si
todos los argumentos de las llamadas a funcién son variables, eliminando las redun-
dancias debidas a los anidamientos funcionales o a las variables repetidas. En [Jones,
1994], se formaliza la metodologia de Turchin basada en driving sobre unos sélidos
fundamentos semanticos, que no estan ligados a ningtin lenguaje de programacion o
estructura de datos particular.

El proceso de driving puede ser infinito y, en general, no preserva la semdantica
del programa, ya que puede extender el dominio de las funciones (ver, e.g., [Gliick y
Serensen, 1994; Jones et al., 1993; Sgrensen et al., 1994]). En [Sgrensen y Gliick, 1995;
Turchin, 1988] se estudian distintas técnicas para asegurar la terminacién del proceso
de supercompilacién. La idea de Turchin [1988] consiste en supervisar la construccién
del arbol y, bajo determinadas condiciones, realizar una “vuelta atras”, i.e., plegar
las configuraciones a uno de los estados previos, obteniendo de esta forma un grafo
finito. A menudo, es necesario disponer de una operacién de generalizacion para que
el plegado a una configuracién anterior sea posible. En [Sgrensen y Gliick, 1995] se
estudia la terminacién de la supercompilacién positiva, una versiéon simplificada del
algoritmo de Turchin en la que no se considera la propagacién de informacién negativa
en el proceso de especializacion.

En el contexto l6gico-funcional, no existen en la literatura muchos trabajos rela-
cionados con el desplegado de este tipo de programas. En [Alpuente et al., 1997c,d,
1999e,d] presentamos diversas variantes de desplegado (y otras reglas de transforma-
ci6n) basadas en narrowing, donde el propio método de evaluacién estdndar de los
lenguajes integrados se revela muy adecuado para implementar la regla de desplegado.
De la misma forma que este mecanismo operacional admite diferentes refinamientos,
se pueden plantear diferentes modelos de desplegado utilizando diferentes variantes
del narrowing para definir la regla de transformacién. Esto es, es posible dar una de-
finicién genérica de desplegado de programas logico-funcionales de forma paramétrica
con respecto a la estrategia de marrowing que se use en cada caso. Cada instancia
exige una serie de condiciones de aplicabilidad y disfruta de una serie de propiedades

que iremos revisando en los siguientes apartados.

3.2 Desplegado basado en narrowing condicional

Antes de dar nuestra definicién genérica del concepto de desplegado de un programa,
es interesante introducir la nocién més simple de desplegado de una regla dentro de
un programa. Al tratarse del caso condicional, en la definicién es necesario considerar
que el término a desplegar dentro de una regla pueda pertenecer a la parte derecha de

su cabeza (r) o bien a las condiciones (C'). Esto se resuelve facilmente considerando
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el objetivo ecuacional g = (C,r = y), donde y es una variable nueva.

Definicién 3.2.1 (desplegado de una regla dentro de un programa)
Sea R un SRTCy R= (Il —» r < () < R una regla (renombrada) del mismo. Sea
{g A (Ci,7rl = y)}™, el conjunto de todas las derivaciones de narrowing de un solo

paso sobre el objetivo g = (C,r = y) en R. El resultado de desplegar la regla R en el

programa R es el programa Un fr(R) definido como sigue:
Unfr(R)={(8; = rj<Cj) | i=1...n}.

Obsérvese que el desplegado de una regla nunca contiene la regla original que se des-
pliega, ya que en nuestra definicién se prohiben expresamente las derivaciones de na-
rrowing de un solo paso de la forma (C,r = y) b true. Nétese que estas derivaciones
unicamente pueden aparecer cuando el objetivo (C,r = y) unifique sinticticamente.
Aunque este hecho tendra repercusiones a la hora de plantear las condiciones de apli-
cabilidad bajo las cuales se puede garantizar la correccién y la completitud de la
transformacioén, la razén que nos lleva a evitar estas derivaciones en nuestra defini-
cién se corresponde con las idea més intuitiva de desplegado que se tiene en mente al
inspirarnos en el desplegado de programas funcionales o l6gicos puros (concretamente
con el hecho de que la regla desplegada, o una versién comprimida de la misma, nunca
se repite en el programa transformado). En la seccién 3.6 nos detendremos mas en
este hecho y daremos una definicién generalizada del desplegado que permita replicar
en el programa transformado una versién comprimida de la regla desplegada.
Basandonos en la definicién anterior, podemos definir ahora la nocién de desple-

gado de un programa con respecto a una regla del mismo.

Definicién 3.2.2 (desplegado de un programa con respecto a una regla)
Sea R un SRTCy R= (I —» r < C) < R una regla (renombrada) del mismo. El
desplegado del programa R con respecto a la regla R es el programa R’ definido como

sigue:
R' = (R — {R})UUnfr(R) .
El siguiente ejemplo ilustra nuestra definicién de desplegado al tiempo que muestra
la situacién en que éste no es practicable.
Ejemplo 11 Consideremos el siguiente programa R:

nat(0) — ‘true (Ry)
nat(s(X)) — nat(X) (R2)
inc(X) — s(X) < nat(X) = true (R;3)

En primer lugar, observamos que la regla R; no puede ser desplegada debido al hecho

de que no existen derivaciones de narrowing condicional para el objetivo (true =Y),
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aparte de la que unifica sintacticamente el objetivo y que hemos prohibido explicitamente

en la Definicién 3.2.1. Por otra parte, al desplegar la tercera regla obtenemos Un fr (R3):

inc(0) — s(0) <  true = true
inc(s(X)) — s(s(X)) < nat(X)=true

De esta forma el desplegado de R con respecto a la regla Rs3 es el programa R':

nat(0) — true
nat(s(X)) — nat(X)

inc(0) — s(0) <  true = true
inc(s(X)) — s(s(X)) <« nat(X)=true

Tal y como avanzamos en el capitulo de introduccién, la operacion de desplegado que
acabamos de ver no preserva en general el significado computacional de los programas
originales, incluso ain restringiéndonos a requerimientos tan razonables (a priori)
como son respuestas normalizadas y programas confluentes.

A continuacién investigamos las condiciones que aseguran la correccién de la trans-
formacién. Béasicamente, pretendemos demostrar que la transformacién es siempre co-
rrecta, pero que las propiedades de confluencia, decrecimiento [Bockmayr y Werner,
1995] y cierta condicién de “cierre” [Alpuente et al., 1998a] son necesarias para asegu-
rar la completitud de la transformacién. Con el objetivo de motivar estas condiciones

pasamos a considerar primeramente algunos ejemplos simples.

Ejemplo 12 Nuestro primer ejemplo parte del siguiente programa candnico pero no

decreciente R:

1X) - gXXx)
a — b
g(a, —

gX,X) = ¢ « f(a)=c

El desplegado de R con respecto a su primera regla es el programa transformado R':

£(X) — ¢ « f(a)=c
— b

g(a,b) — ¢

gX,X) —- ¢ « f(a)=c.

Ahora la ejecucién del objetivo £(a) = ¢ calcula la respuesta (normalizada) € en R,
mientras que entra en bucle infinito en R'.
Ejemplo 13 Consideremos ahora el siguiente SRTC confluente y decreciente R:

£(0) — 0 (R1)
te(X) — c(f(X) (fa)
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Nétese que la llamada £(X) en Rs no estd “cubierta” por R, i.e., no es instancia de
la parte izquierda de la cabeza de ninguna regla de R. Ahora, si desplegamos R con

respecto a su segunda regla obtenemos el programa R':

f(0) — 0
£(c(0)) — <(0)
t(e(c(®)) = clc(£(X)))

y el objetivo g = (£(c(X)) = Y) obtiene la respuesta (normalizada) § = {Y — c(£(X))}
en R, mientras que no existe ninguna respuesta computada 6’ para g en R’ tal que

' <8 [Var(g)].

Antes de caracterizar formalmente el conjunto de restricciones y condiciones de apli-
cabilidad (que aseguren la completitud) del desplegado, pasamos a mostrar la estrecha
conexion existente entre la correccién de la evaluacién parcial de programas logico-
funcionales (ver [Alpuente et al., 1996b, 1998a]) y la correccién de la transformacién de
la operacién de desplegado. Un andlisis mas detallado de estas conexiones se presenta
en la Seccién 3.6. Las siguientes definiciones, originales de Alpuente et al. [1998a],
son necesarias para mostrar esta relacion, al tiempo que nos ayudaran a perfilar las
condiciones necesarias para garantizar la completitud del desplegado.

La funcién terms(O) extrae las llamadas que aparecen en el conjunto de reglas o
ecuaciones O de la siguiente forma.

Definicién 3.2.3 Sea O una expresién. Definimos terms(O) como sigue:

U terms(o;) siO={o1,...,0n}
terms(0) = ¢ =1

terms({e1,...,epHU{r} siO=(1—-r<<ey,...,en)

{s,t} si0=(s=t)

Nétese que la definicién de la funcién terms(O) nunca considera la parte izquierda

de la cabeza de una regla de programa.

Definicién 3.2.4 (cierre) Sean S y T dos conjuntos finitos de términos. Decimos

que T' es S-cerrado si closed(S,T'), donde el predicado closed se define inductivamente

como sigue:
true G O0=000=rcX
closed(8,0) o { osed(St) A .. A closed(S, tn) 0= {t...t)
closed(S, {t,}) siO=c), ceC

~

(s € S. s = 0) A closed(S,terms(9)) siO = f(t,), f€F
Decimos que un término ¢ es S-cerrado si closed(S,t), y, por extensién, decimos que

un programa R es S-cerrado si closed(S,terms(R)).
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La nocién de cierre fue introducida por primera vez en Alpuente et al. [1996b, 1998a]
para asegurar la completitud de la evaluacién parcial de programas logico-funcionales,
una técnica de especializacién que, dado un programa R y un objetivo g, genera un
programa, parcialmente evaluado R' que produce exactamente las mismas respues-
tas que R para g y cualquier otro objetivo que satisfaga algunos requerimientos es-
pecificos, incluyendo las condicién de cierre. Intuitivamente, la condicién de cierre
garantiza que todas las posibles llamadas que puedan surgir durante la ejecucién de
g estan “cubiertas” por alguna regla de R'.

Un tipo especial de cierre para programas es el L-cierre, que tendrd importantes
repercusiones en los resultados de correccién del desplegado que veremos posterior-

mente y que se define como sigue.

Definicién 3.2.5 (L-cierre) Un programa R = {l; — r; < C;}_, es L-cerrado si
R es cerrado con respecto al conjunto L de términos que componen las partes izquier-
das de las cabezas de todas sus reglas. Es decir, R es L-cerrado si closed(L, terms(R)),
donde L = {l4,...,1,}.

A continuacién pasamos a formular los resultados de correccién de la regla de des-
plegado que acabamos de definir. Para facilitar la demostracién de que el desplegado
basado en narrowing condicional sin restricciones es parcialmente correcto, introduci-
mos la siguiente definicién auxiliar, que puede ser vista como una instancia particular
de la Definicién 3.2.1.

Definicién 3.2.6 (desplegado con respecto a una posicién y regla fijas)
Sea R un SRTCy R= (I — r < C) < R una regla del mismo. Sea p € FPos(R)

"= y) es un paso

una posicién de laregla Ry R' < R. Si (C,r =y) ~prg (C,r
de narrowing condicional en R, entonces definimos el desplegado de la regla R con

respecto a la posicién p y la regla R’ como sigue:
unfold(R,R',p) = {(16 — r" < C")}.

Obsérvese que Unfr(R) = U U unfold(R,R',p). La definicién anterior,
R'€R peFPos(R)
junto con el lema siguiente, nos permitirdn demostrar facilmente la correccién parcial

del desplegado. En lo que sigue denotamos por FPos(R) el conjunto de posiciones
no variables de la parte derecha de la cabeza y el cuerpo de una regla condicional
R. Asimismo, consideramos la representacién ecuacional de una sustitucién 6 =
{z1 — t1,...,2, — t,} como el conjunto de ecuaciones 6 = {z1 = t1,...,2, =
t,}. Finalmente, definimos el operador conmutativo de composicién paralela 1}, que
extiende la nocién de mgu de dos sustituciones 6, y 62, como 61 {} 6> = mgu(&i U 0;)
[Palamidessi, 1990]. La siguiente proposicién muestra una interesante propiedad del
operador 1 [Lassez et al., 1988; Palamidessi, 1990].
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Proposicion 3.2.7 Sean 6, y 0> dos sustituciones. Entonces,
01 6 = almgu(é;al) = 02mgu(9:02)

Lema 3.2.8 Sea R un SRTC, go un objetivo y R, R' < R dos reglas del programa.
Entonces, go ~q.r0 9 ~p . R00 G, donde p' es la posicidn correspondiente a alguna
posicién p € FPos(R) en FPos(g), sii go ~q,r 0 ¢, donde R" € unfold(R, R',p),
g'=4g" y 66" =0" Var(go)]-

DEMOSTRACION.

(=)SeaR=( - r<C)yR =(' - r «(C'"). Por comodidad, asumamos que
p € FPos(C) y por tanto que p’ = p (el caso en que p € FPos(r) es perfectamente
andlogo). Como go ~»q R0 9 ~p R,¢' g, entonces tenemos que § = mgu({go|q = 1}),
9= (C,q0lr1)0, 0 = mgu({COl, = I'}), ¥ g’ = (C",C[r"]» golr],)99.

Ahora, si consideramos que o0 = mgu({C|, = 1'}) entonces se verifican las siguientes

equivalencias:
66’ =
Omgu({C6|, =1'}) = (ya que Dom(0) &€ Var(R'))
omgu(mgu({C|, =1'})6)
Omgu(ch) = (por la Proposicién 3.2.7)
0o = (por la Proposicién 3.2.7)
omgu(fo) =
omgu(mgu({goly =1})o) = (ya que Dom(o) ¢ Var(go))

omgu({goly = lo}).

Ademés, como 06" # fail, entonces 0 # fail y por tanto existe una regla R" =
(I = r< C,Clr'p)o € unfold(R,R',p). Ahora, como mgu({go|lq = lo}) # fail,
podemos garantizar que existe el siguiente paso de narrowing:

n
.90 '\’)q,R”,G” g

donde 6" = mgu({goly = lo}) y 9" = (C'0,C[r'],0,g0[ro]q)0". Finalmente, ya que
00" = 08" y Dom(o) & Var(go), tenemos que ¢’ = g" y 66’ = 8" [Var(go)], como

queriamos demostrar.

(<) Este caso se puede demostrar ficilmente de manera similar al caso anterior,

explotando de nuevo la equivalencia entre 66" y o6". O

A continuacién procedemos a enunciar la correccién parcial del desplegado. Su de-

mostracién se deriva facilmente del resultado anterior.

Teorema 3.2.9 (correccién fuerte) Sea R un SRTC y R € R una regla del mismo

tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa transformado R'.
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Sea g un objetivo. Si g ~ true es una derivacién de narrowing condicional en R,
entonces existe una derivacidn de narrowing condicional g ~»j, true en R tal que

6 =40 [Var(g)].

DEMOSTRACION. La idea de nuestra demostracién consiste en probar que cada paso
de narrowing en R' también puede realizarse usando una o dos reglas de R, ya que
el teorema es consecuencia directa de este hecho.

Sea go ~> g g ¢" un paso de narrowing condicional sin restricciones en R'. Si R" €
R, entonces el resultado se cumple trivialmente. En otro caso, por la Definicion
3.2.1, existen dos reglas R, R’ € R y una posicién p € FPos(R) tal que R" €
unfold(R,R',p). A su vez, por el Lema 3.2.8 sabemos que existe la derivacién de
narrowing go ~re g ~r.e g en R, donde ¢ = ¢' y 6" = 68" [Var(go)], lo que
demuestra el teorema. a

A continuacién damos una serie de resultados auxiliares que nos ayudaran a probar

la completitud de la operacion de desplegado.

Proposicién 3.2.10 Sea R un SRTC y sea R’ el resultado de desplegar R con res-
pecto a alguna de sus reglas R € R. Si R es lineal por la izquierda y L-cerrado,

entonces R' es L-cerrado.

DEMOSTRACION.  La idea consiste en demostrar que, para toda regla R = (I —
r < C) € R', el conjunto terms(R) es L-cerrado. Si R € R entonces el resultado es
trivialmente cierto, ya que R es L-cerrado. En otro caso, R responde a alguna de las

siguientes formas:

1.R=(U" =", < C",C")o,donde R = (I' 51" <)< R,R'"=("—
< C") <R, pe FPos(r') y o =mgu({r'|, =1"}) # fail.

22R=(1I'"-r < C",C'r",)odonde " = (I' 5 r' <« (") < R, R'"=("—
M < C") < R,peFPos(C") y o =mgu({C'|, =1"}) # fail.

Consideremos el primer caso. Como I"” es (trivialmente) L-cerrado, y r'|, también
es L-cerrado (ya que el término ' pertenece a una regla que es L-cerrada), entonces
tenemos que, para todo enlace {z — t} € o, el término ¢ es L-cerrado. Asi, o sélo
introduce términos L-cerrados en R. Como 7' y r’" son términos L-cerrados, entonces
r'[r"], es también L-cerrado. Finalmente, sabemos que las condiciones de las reglas
Ry R" (i.e.,, C'" y C") son L-cerradas ya que ambas reglas pertenecen al programa
original R que es L-cerrado. Por tanto, R es L-cerrada.

La demostracién del segundo caso (R = (I' — r' < C",C'[r"],)0) es perfecta-
mente analoga al caso anterior. a

Obsérvese que, si R' = {l; — 7 < Cj}/L, y L' = {l3,...,1},}, entonces R’ no

solamente es un programa L-cerrado, sino también L'-cerrado. De esta forma, como
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consecuencia directa del L-cierre de R/, tenemos que R’ es también L'-cerrado. Asi,
esta propiedad del desplegado garantiza que el desplegado repetido dentro de una
secuencia de transformaciones que parte de un programa inicial R que es L-cerrado,
genera programas desplegados que son cerrados no sélo con respecto al conjunto de
términos dados por las partes izquierdas de las cabezas de las reglas del programa
original, sino también con respecto al conjunto de términos dados por las partes
izquierdas de las cabezas de las reglas de cada programa desplegado.

A continuacién pretendemos demostrar que, ademds del L-cierre, la propiedad de
decrecimiento también se preserva tras efectuar una operacién de desplegado. Pa-
ra ello introducimos la siguiente definicién auxiliar, original de Bockmayr y Werner
[1995], que nos permite caracterizar la relacién de reescritura sin evaluacién de las

condiciones en un programa condicional.

Definicién 3.2.11 (reduccién sin evaluacién de las condiciones)

Sea R un SRTC. Para secuencias de ecuaciones g y ¢’, la relacién de reescritura de
términos condicional sin evaluacién de la premisa <+ se define como: g —x ¢’ si
existe una posicién p € Pos(g), una variante (I — r < C') < R de una regla de R y
una sustitucién o tal que g|, =loy ¢’ = (Co,g[ro],).

El siguiente resultado establece la relacién existente entre la nocién anterior y la

relacion de narrowing.

Lema 3.2.12 [Bockmayr y Werner, 1995; Middeldorp y Hamoen, 1994] Sea R un

SRTC y sean g y g' dos secuencias de ecuaciones. Si g ~} g' entonces g6 —% ¢'.

A continuacién probamos que el cardcter decreciente de un programa se mantiene al
ser desplegado.

Proposicién 3.2.13 Sea R un SRTC y sea R’ el resultado de desplegar R con res-

pecto a alguna de sus reglas R € R. Si R es decreciente, entonces R' es decreciente.

DEMOSTRACION.  Por la Definicién 3.2.1, cadaregla R = (I — r <« C) de R’
también pertenece a R, y en ese caso el resultado es cierto trivialmente, o bien se

obtiene por desplegado a través de una derivacién de narrowing de la forma:
(C1,71 = Y) ~p Rosoy (Co, Ciraly, 1 = y)02

donde R; :(11 — T <:C1) <<R,R2:(l2 — T24202)<<’R,,yR:(11 —
r1 < Cy, Ci[ra]p)f2. Nétese que el caso en el que la posicién explotada por narrowing
pertenece a ry es completamente similar.

Ahora, podemos construir una nueva derivacién de narrowing como sigue:

f(ﬂfla ce axn) =Y ~1.1,Ry,6, (01;T1 = y) ~p,Ra,02 (02701 [Tz]pﬂ“l = y)92
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donde (f/n) es el simbolo de funcién més externo de Iy y f(z1,...,20)01 = li.
Entonces, R puede escribirse también como: (f(x1,...,2,) = 11 < Ca,C1[ra]p)016s.
Como R es un programa decreciente, entonces existe un orden bien fundado monoténo
= sobre T(X,X) que es estable bajo sustitucién (es decir, verifica que si | = r,
entonces lo = ro para toda sustitucién o), con las siguientes propiedades: 1) >
verifica la propiedad de subtérminos, i.e., t > t|, para todo p € Pos(t) — {A}, vy 2)
si(l > r<s =t,...,sp =tr) € Ry o es una sustitucién, entonces lo > ro y
lo = s;o,lo = t;o paratodo i € {1,...,k}. Ademds, como R es decreciente, < es
noetheriana [Bockmayr y Werner, 1995]. Por tanto podemos extender > como sigue:
#» = (> U <—x). Por el Lema 3.2.12, podemos dar el siguiente paso de reduccién sin

evaluacién de la premisa en R:

fx1, .., 2,)0102 =y =% (Co, Ci[ra]p,r1 = y)6162

Finalmente, es inmediato comprobar que » estd bien fundado y disfruta de la pro-
piedad de subtérmino. Esto nos permite demostrar el decrecimiento de R, ya que
flz1, ..., 2,)0102 > 16102 y f(21,...,20)0162 > (Ca,C1[ra]p)0162, lo que completa
la demostracion. O

Como consecuencia directa de las dos tltimas proposiciones tenemos que, si R es un
SRTC decreciente y L-cerrado, entonces el programa desplegado R’ también lo es.
Este importante resultado puede formalizarse como sigue:

Lema 3.2.14 Sea R un SRTC lineal por la izquierda y sea R € R una regla del mismo
tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa transformado R'.

Si R es decreciente y L-cerrado entonces R' también es decreciente y L-cerrado
DEMOSTRACION. Inmediato por las Proposiciones 3.2.10 y 3.2.13. O

Finalmente, para demostrar la completitud del desplegado, recogemos aqui la no-
cién de una estrategia de narrowing correcta y completa conocida como narrowing
condicional normalizante

(ver, por ejemplo, Bockmayr y Werner [1995]). Esta relacién es una forma es-
pecial de narrowing condicional sin restricciones donde a cada paso de narrowing le
sigue un proceso de normalizacién. Este calculo simplifica nuestra demostracién de
la completitud del desplegado, ya que las derivaciones de narrowing normalizante son
més facilmente simulables en los programas desplegados.

Teorema 3.2.15 (completitud) Sea R un SRTC confluente, lineal por la izquierda,
decreciente y L-cerrado. Sea R € R una regla del mismo tal que el resultado de
desplegar R con respecto a R es el programa transformado R'. Sea g un objetivo.
Si g ~p true es una derivacion de narrowing condicional en R, donde Opya,(g) es
normalizada, entonces existe una derivacion de narrowing condicional g ~p, true en

R' tal que 0 <0 [Var(g)] y &' 1var(g) €s normalizada.
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DEMOSTRACION.  Sea D una derivacién de éxito para g en R con sustitucién nor-
malizada §. Como narrowing normalizante es correcto y completo para programas
confluentes y decrecientes [Bockmayr y Werner, 1995], existe una derivacién de éxito
D’ usando narrowing normalizante para g en R con susbtitucién normalizada 6’, tal
que 6" < 6 [Var(g)].

Nuestro objetivo ahora consiste en demostrar que la derivacién completa de na-
rrowing normalizante D’ puede simularse paso a paso usando el programa desplegado
R’ en vez del programa original R. Hacemos la demostracién por induccién sobre el
numero n de pasos en la derivacién D'.

Sean = 1. Si g ~y true en R, entonces g ~»y true en R' ya que solo se ha
realizado un paso de unificacién sintédctica, sin necesidad de tener en cuenta ninguna
regla de programa.

Consideremos ahora el caso inductivo donde n > 1. Sea R= (I — r < C) € R.
Asumamos que g ~p g (C,g[r],)0 —=* (C,g[r]y)0 I ~»}, true. En este momen-
to debemos considerar dos posibilidades. Si R € R’, entonces, por la hipdtesis de
induccién, la derivacién puede simularse también en R’.

En caso contrario, si R ¢ R', entonces Unfgr(R) # @. Como R es L-cerrado
y Unfr(r) # @ entonces 3¢ € FPos(C,r =y) de tal forma que (C,r = y)|; no
estd en forma normal. Por tanto, tenemos que el objetivo (C, g[r],)0 no esta nor-
malizado. Esto implica la existencia de una regla R’ = (I' —» ' < C') < R tal
que I’ < (C,r = y)|q- Como estamos considerando una derivacién de narrowing nor-
malizante, el segundo paso de D’ es un paso de reescritura. Por otra parte, al ser
R un programa confluente y decreciente, entonces podemos asumir sin pérdida de
generalidad que ese paso de reescritura se da usando la regla R’ sobre la ocurrencia
p’ del objetivo (C, g[r]p)é (siendo p' = ¢ si ¢ € FPos(C) o p' = p.q en otro caso).
Ademaés, como narrowing subsume la reescritura, tenemos que D' puede expresarse
como g ~, rg (C,9[r]p)0 ~p rie g =" g'L ~ true en R. Por el Lema 3.2.8,
tenemos que los dos primeros pasos de la derivacién pueden efectuarse en R’ dando
un solo paso de derivacién con la regla R" € unfold(R, R',p), es decir, verificando
que g ~p g o ¢ donde ¢’ = ¢" y 68" = §"[Var(g)]. Por la hipétesis de induccién
el resto de la derivacién puede simularse en el programa desplegado. Por tanto, el
resultado se cumple para la derivacién completa, lo que implica la completitud del

desplegado, como queriamos demostrar. O

Como acabamos de ver, el hecho de incorporar normalizacion en el seno del mecanis-
mo bésico de narrowing condicional nos ha permitido simular dentro de un programa
desplegado R’ cualquier derivacién de éxito (para todo objetivo g) que pueda veri-
ficarse en el correspondiente programa original R. O més exactamente, el conjunto
de respuestas normalizadas asociado al conjunto de todas las derivaciones de éxito

para cualquier objetivo g coincide en el programa original R y en el desplegado R'.
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Esto implica que, con este primer refinamiento de narrowing es posible demostrar un
resultado de correccion y completitud fuertes para la transformacion de desplegado

como el que se formaliza en el siguiente corolario.

Corolario 3.2.16 (correccién y completitud fuertes) Sea R un SRTC confluen-
te, lineal por la izquierda, decreciente y L-cerrado. Sea R € R una regla del mismo
tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa transformado R'.
Sea g un objetivo. Entonces, g ~} true es una derivacion de narrowing condicional
normalizante en R, donde 0),,,(5) es normalizada, sii g ~, true es una derivacion
de narrowing condicional normalizante en R', donde G'WM(Q) es normalizada, tal que

6" =0 [Var(g)].

DEMOSTRACION. La demostracién para el caso (<) es perfectamente andloga a la
dada para el Teorema 3.2.9, mientras que para el segundo caso, (=), la demostracién

se sigue como un caso particular de la desarrollada para el Teorema 3.2.15. O

Ademds, como consecuencia de los Teoremas 3.2.9 y 3.2.15, la transformacién de
desplegado basado en narrowing condicional sin restricciones es correcta con respecto
a la seméntica del £-modelo minimo de Herbrand (es decir, el conjunto de ecuaciones
béasicas que se reducen a true) bajo las condiciones de confluencia, linealidad por la
izquierda, decrecimiento y L-cierre de los programas originales.

En términos sencillos, la condicién de que R sea L-cerrado requiere que las lla-
madas en las partes derechas y en las condiciones de las reglas del programa cuyo
simbolo més externo sea un simbolo de funcién definido, no estén en forma normal.
Ademas, la necesidad adicional de que el programa sea decreciente asegura que dichas
llamadas pueden ser normalizadas finitamente. Estas condiciones son suficientes para
garantizar que la desaparicién de la regla desplegada en el programa transformado
y su sustitucién por el conjunto de reglas que se obtienen al desplegarse ésta puede
hacerse de forma segura, sin correr el riesgo de perder completitud.

Obsérvese también que la combinacién de linealidad por la izquierda y L-cierre
garantiza que las llamadas en el programa transformado R’ seguirdn siendo cerradas
recursivamente con respecto al conjunto correspondiente de partes izquierdas de las
cabezas de las reglas de R'. Esta caracteristica es interesante de cara a realizar pos-
teriores desplegados sobre programas previamente transformados, ya que se mantiene
a lo largo de toda la cadena de transformaciones (ver de nuevo la Proposicién 3.2.10).
Adema3s, es interesante exigir siempre ambas condiciones ya que en la mayoria de
aplicaciones y situaciones practicas (evaluacién parcial, sistemas de transformacién,
semanticas por desplegado, etc.) el desplegado es una operacién que, en general, no se
realiza una sola vez de forma aislada, sino en etapas sucesivas y de forma encadenada.
En otro caso, si no estamos interesados en realizar repetidas operaciones de desple-

gado, dichos requerimientos pueden retirarse del conjunto de premisas del Teorema
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3.2.15 y del Corolario 3.2.16, dejando en su lugar la condicién més simple y relajada
(que ya no tiene por qué preservarse a lo largo de toda una secuencia de desplegados)

de que todas las llamadas en R sean instancias de los términos de L.

Ejemplo 14 Consideremos el siguiente programa R:

£1(X) — gh®X) ()
g(x)) — X (R2)
h(0) — 0 (Rs)

Obsérvese que el programa R no es L-cerrado debido a que la parte derecha de
la primera regla (el término g(h(X))) no es cerrado con respecto al conjunto L =
{£(X),g(X),h(0)}. Por otra parte, nétese que ain no siendo g(h(X)) un término L-
cerrado, si es instancia de la parte izquierda de R.

El resultado de desplegar R con respecto a R; devuelve el siguiente programa

transformado R':

£1(X) — h(X) (R4
gX)) — X (R
h(0) — 0 (Rs)

Ahora R' ademds de no ser L-cerrado, contiene una regla (la regla R4, que poten-
cialmente es la tnica desplegable) cuya parte derecha no es instancia de la parte
izquierda de ninguna otra regla de R', lo que prohibe la posibilidad de que R’ pueda

ser nuevamente desplegado (con respecto a ninguna de sus reglas) de forma segura.

Como es bien conocido, la completitud del célculo de narrowing (condicional) puede
garantizarse sin necesidad de exigir condiciones de terminacién, siempre y cuando se
exija en contrapartida que el observable de interés se centre tinicamente en soluciones
normalizadas [Middeldorp y Hamoen, 1994]. Ya que en nuestro caso la propiedad de
terminacién no puede ser eliminada puesto que es esencial para garantizar la com-
pletitud de la transformacién, podria parecer 1égico el plantearse si la restriccién a
soluciones normalizadas del Teorema 3.2.15 y del Corolario 3.2.16 puede ser relajada
de alguna forma. Sorprendentemente, el siguiente ejemplo responde negativamente a
esta cuestion, salvo que, en compensacion, debilitemos la relacion entre las respuestas

computadas a <g.

Ejemplo 15 Consideremos el siguiente programa confluente y decreciente R:

£(X)

£(c(X))

_>
_>
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que es L-cerrado, ya que es cerrado con respecto al conjunto de términos L =
{£(x),f(c(x))}. Ahora, si desplegamos el programa original con respecto a su se-

gunda regla obtenemos el programa R':

fX) - X
f(c(X)) — <X

f(e(c(®)) = clc(£(X)))

Dado el objetivo ¢ = (£f(c(c(X))) = Y) se obtiene la respuesta (no normalizada)
6 = {Y — c(£f(c(X)))} en R, mientras que no existe ninguna respuesta mas general
para g en R'. Unicamente, las soluciones mas “E-generales” (<g) {Y — £(c(c(X)))},
{Y = c(c(f(X)))} ¥y {Y = c(c(X))} pueden ser calculadas para dicho objetivo en R'.

El uso de formas eficientes de narrowing puede mejorar significativamente la eficacia
de cualquier método de transformacién e incrementar la eficiencia de los programas
resultantes. M4s atn, si para el caso del desplegado basado en narrowing condicional
las condiciones necesarias para garantizar la completitud del desplegado son excesi-
vamente restrictivas, es de esperar que al utilizar refinamientos de narrowing en el
mecanismo de desplegado tal vez se puedan relajar tales requerimientos a otros méas
razonables y sencillos (es decir, con menos restricciones adicionales respecto a las que
se necesitan para la completitud del propio refinamiento de narrowing empleado). En
el siguiente apartado mostramos una variedad del desplegado que, al estar expresada
en términos de narrowing impaciente, disfruta de mejores propiedades.

3.3 Desplegado basado en narrowing impaciente

Como vimos en la Seccién 2.2.1, la estrategia de narrowing (condicional) impaciente
es un refinamiento de narrowing que, para programas canénicos, basados en construc-
tores y completamente definidos (CB-CD), es correcto y completo con respecto al
conjunto de soluciones constructoras basicas. Esto significa que, para todo programa
R que cumpla las condiciones anteriores, dado un objetivo g y una solucién o para g,
con Var(g) C Dom(o), existe una sustitucion de respuesta computada § para RU{g}
usando narrowing condicional impaciente ~» tal que § < o [Var(g)] [Fribourg, 1985].

A continuacién veremos como adaptar y propagar todas estas propiedades al marco
de la transformacién de desplegado basada en por dicha estrategia de marrowing.
En esta seccién comprobaremos que la transformacién de desplegado disfruta de las
mismas propiedades de correccion total con respecto a la misma clase de programas
(v el mismo tipo de soluciones) para los cuales ya es correcta y completa la propia
estrategia de marrowing impaciente.

Una caracteristica importante de la estrategia de narrowing impaciente es que la

funcién de seleccién de la posiciéon mas interna que es reducida en cada paso presenta
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un indeterminismo de tipo don’t care. Ello implica que es suficiente con considerar
una sola posicion mas interna en cada paso, independientemente de que un objeti-
vo concreto disponga de varias posiciones de este tipo. Notese que aunque sdélo se
selecciona un tunico subtérmino mas interno en cada paso, es necesario contrastar e
intentar unificar dicho subtérmino con todas y cada una de las reglas del programa
(indeterminismo don’t know), lo que implica que tras un desplegado el conjunto de
reglas resultantes puede contener mas de una regla. Algo similar ocurre por ejemplo
con la resoluciéon SLD, el mecanismo operacional de los lenguajes légicos puros. En
particular, de entre dichas posiciones mas internas puede seleccionarse la que aparece
mas a la izquierda. En cualquier caso y sin perdida de generalidad (gracias al in-
determinismo “don’t-care” de la funcién de seleccién), preferimos dejar sin fijar esta
posicién en nuestras definiciones tanto de narrowing como de desplegado impaciente.
Asi pues, en la Definicién 3.3.1, nos limitaremos simplemente a indicar que existe una
ocurrencia més interna seleccionada en cada operacién de desplegado, sin necesidad
de establecer un criterio que fije cudl de ellas se elige en cada caso.

El desplegado basado en narrowing impaciente se define como una instancia del
desplegado genérico basado en narrowing condicional simplemente concretando la

., NI . . .
relacién ~ como ~» en dicha definicién.

Definicién 3.3.1 (desplegado impaciente) Sea R un SRTCy R = (I —» r <
() < R una regla (renombrada) del mismo. Sea p € FPos(R) una posicién asociada
a un subtérmino mas interno de la regla R. El desplegado impaciente del programa

‘R con respecto a la regla R y la posicién p es el programa R’ definido como sigue:
R'=R—{RHU{(0 = 1" = C") | (Cor=y) ~po (C'1" =)} .

Obsérvese que, tal y como hemos avanzado anteriormente, esta definicién Unicamente

presenta dos novedades con respecto a definiciéon genérica de desplegado:
1. la sustitucién de la relacién ~» por ~> y

2. la consideracién de una posiciéon mas interna particular de entre todas las posi-
bles.

El siguiente ejemplo ilustra la definicién de desplegado impaciente.

Ejemplo 16 Consideremos el siguiente programa R que es canénico y CB-CD:

height(X) — 0 < X =nil (Ry)

height(tree(L,N,R)) — succ(max(height(L),height(R))) (R2)

balanced(nil) — true (R3)
balanced(tree(L,N,R)) — true < height(L)=height(R),

balanced(L) = true,
balanced(R) = true (R4)
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El desplegado impaciente del programa R con respecto a la regla R4 en la posicién
2.1 de la expresién (height(L) = height(R), balanced(L) = true, balanced(R) =
true, true = Y) (que se refiere al subtérmino més interno balanced(L) del cuerpo
de la regla), es el siguiente programa R' (por simplicidad, omitimos las ecuaciones de
la forma true = true):

height(nil) — O
height(tree(L,N,R)) — succ(max(height(L),height(R)))
balanced(nil) — true
balanced(tree(nil,N,R)) — true < height(nil) =height(R),

balanced(R) = true
true < height(L') = height(L'),
balanced(L’) = true,
balanced(R') = true,
balanced(R) = true,
height(tree(L’,N’',R")) =
height(R)

balanced(tree(tree(L’,N',R'),N,R))

1

Como puede verse, resulta facil comprobar que ambos programas producen exacta-
mente las mismas respuestas computadas para cualquier objetivo cuando se ejecutan

con narrowing impaciente.

El siguiente teorema establece la equivalencia computacional entre un programa y
cualquiera de sus desplegados impacientes bajo los requerimientos estandar que ase-
guran la completitud del narrowing impaciente. La prueba de este resultado se basa
en la relacion precisa existente entre la EP y el desplegado de programas basados en
narrowing impaciente. Postponemos a la Seccién 3.6 esta demostracién, ya que es alli

donde profundizaremos en la relacién entre ambas técnicas de transformacion.

Teorema 3.3.2 (correccién y completitud fuertes) Sea R un SRTC candnico
y CB-CD. Sea R € R wuna regla del mismo y sea p € FPos(R) la posicion de un
subtérmino mds interno de R, tal que el resultado de desplegar R con respecto a
la posicién p de R es el programa transformado R'. Sea g un objetivo. Entonces,
g '\“3; true es una derivacion de narrowing impaciente en R, sit g '\"3;, true es una

derivacion de narrowing impaciente en R', donde 8’ =0 [Var(g)].

Como hemos visto, el desplegado impaciente disfruta de correcién y completitud fuer-
tes bajo una serie de condiciones razonables. Tales condiciones coinciden con las que
garantizan la completitud de la propia estrategia de narrowing impaciente que se usa
para dirigir el desplegado. Esta propiedad es ciertamente muy interesante, y contrasta

con el caso de desplegado basado en narrowing condicional, donde los requerimientos
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exigidos para su correcta aplicabilidad son realmente muy restrictivos en comparacién
con los que garantizan la completitud de la estrategia. En general, estamos interesa-
dos en aquellas operaciones de desplegado que se muestren totalmente correctas bajo
las mismas condiciones que garanticen la completitud de la estrategia de narrowing
en que se base la transformacién (como ocurre con el narrowing impaciente pero no
con el narrowing condicional).

Si hasta ahora nos hemos centrado en el desplegado de un tipo genérico de progra-
mas que necesariamente estaban marcados por su caracter inherentemente terminante,
en el siguiente apartado intentaremos refinar la nocién de desplegado con el objetivo
de poder trabajar con programas no terminantes. Para ello utilizaremos dos varian-
tes perezosas de narrowing con las que obtendremos resultados bastante desiguales.
En particular, las mayores discrepancias surgirdn en la linea que comentdbamos en el
parrafo anterior, es decir, en la relacién existente entre las condiciones de aplicabilidad
que aseguren la correccién y completitud del desplegado y la estrategia de narrowing

en que se basa éste.

3.4 Desplegados perezosos

En esta seccién presentamos dos variantes perezosas del desplegado capaces de trans-
formar de forma segura programas no terminantes, utilizando las estrategias perezosas
de narrowing definidas en las secciones 2.2.2 (narrowing perezoso) y 2.2.3 (narrowing
necesario). Por una parte, veremos que al definir el desplegado en términos del na-
rrowing perezoso (aquél conducido por la demanda de forma ingenua) sobre el tipo de
programas para los cuales el célculo es correcto y completo (programas ortogonales),
la transformacién genera programas que no estan dentro de la misma clase, con lo que
se corre el riesgo de que las ejecuciones perezosas sobre los mismos no sean siempre
correctas. Unicamente al restringir fuertemente las condiciones de aplicabilidad del
desplegado a programas uniformes, se recuperard la correccién y completitud (débiles)
de la transformacion.

Por otro lado, al dirigir el desplegado con una estrategia refinada de narrowing
perezoso, como es el narrowing necesario, veremos que se obtienen resultados éptimos
de correccién y completitud fuertes, al tiempo que la transformacion preserva la clase
natural de programas (inductivamente secuenciales) sobre los que se define la propia

estrategia de marrowing necesario.

3.4.1 Desplegado basado en narrowing perezoso

Antes de dar una definicién del desplegado basado en el narrowing perezoso con-

sideremos el siguiente ejemplo, donde se aprecia la pérdida de completitud de la
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transformacion al definir ésta como una simple instancia de la definicién genérica de

desplegado usando la estrategia de narrowing perezoso.

Ejemplo 17 Consideremos el siguiente programa R:

£(0) — 0 (Ry)
g(X) s(£(X)) (B2)
h(s(X)) s(0)  (Rs) }-

1

1

Al desplegar la segunda regla (cuya parte derecha estd encabezada por un simbolo
constructor) de R, obtenemos el programa R':

£(0) — 0 (Ry)
g(0) — s(0) (R4)
h(s(X)) — s(0) (Rs)

Ahora, el objetivo h(g(s(0))) ~ X admite la siguiente derivacién de narrowing perezoso
en R:

h(g(s(0)) & X ~Si1im.e h(s(£(s(0)))) ~ X
’31.1,}13,6 s(0) = X

~(xs(0)) trUe
mientras que falla en el programa transformado R’. El problema se debe al hecho de
que, mientras en R la funcién g estd definida para cualquier valor X, en R’ su dominio
queda reducido al valor 0. Este fendmeno viene originado por el hecho de desplegar
un término que estd encabezado por un simbolo constructor en la parte derecha de
una regla. Este fendmeno es comin a cualquier tipo de desplegado perezoso, incluido

también el necesario que veremos después.

En general, al desplegar de forma perezosa una regla que define a una funcién f,
se aplica una sustitucién que puede afectar a las variables de su parte izquierda,
reduciendo su dominio de aplicacién. En programas ortogonales, la restriccién de
este dominio no afecta a las reducciones que llevan a la forma normal un objetivo
encabezado por f, pero no ocurre lo mismo cuando consideramos reducciones que
conducen a la correspondiente forma normal en cabeza.

En el ejemplo anterior, se ve claramente que cualquier objetivo de la forma g(t)
puede alcanzar su forma normal s(0) dnicamente si el término t es (o puede reducirse
a) 0, tanto en el programa original como en el transformado. Sin embargo, para ese
mismo objetivo, la forma normal en cabeza s(0) se alcanza en R con tan sélo un paso
de reescritura para cualquier valor de ¢, mientras que en R’ el dominio restringido de

la regla R4 influye de forma similar a cuando se calculan formas normales.
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La restriccién del dominio de una funcién desplegada afecta pues a su capacidad
para computar formas normales en cabeza, lo cual es fundamental cuando se con-
sideran estrategias de narrowing perezosas. Sin embargo, este problema desaparece
cuando no se permite desplegar la parte derecha de una regla si ésta estd encabe-
zada por un constructor ya que, obviamente, en este caso el término desplegado se
encuentra en forma normal en cabeza (aunque no necesariamente en forma normal).

Por otro lado, el problema comentado desaparece cuando se trabaja con programas
completamente definidos (lo cual es bastante frecuente en contextos heterogéneos) ya
que en este caso todas las funciones estan definidas sobre todo el dominio (como no es
el caso de f en el ejemplo anterior) y el desplegado tampoco altera esta caracteristica.
Este interesante resultado sera tenido en cuenta en la aplicacién de algunas estrategias
de transformacién (como la formacion de tuplas) mas adelante.

En cualquier caso y dado que la restriccién a programas completamente definidos
es raramente contemplada (por su cardcter fuertemente restrictivo) en el contexto de
computaciones perezosas sobre programas no terminantes, en lo que sigue preferimos
imponer en la definicién de desplegado perezoso la condicién de que las partes derechas
de las reglas a desplegar estén encabezadas por un simbolo definido (1o que elimina la
necesidad de imponer que los programas a desplegar sean completamente definidos).

La siguiente definicién introduce nuestra regla de desplegado de una forma muy
similar a como ya lo hemos hecho en las variantes consideradas anteriormente, con
la particularidad de que aqui hacemos uso de la relacién de narrowing perezoso y
que consideramos el caso (mds simple) incondicional (que es el caso habitual en la
literatura sobre este tipo de programas).

Definicién 3.4.1 (desplegado perezoso) Sea R un SRTy R= (I = r) < R una
regla (renombrada) del mismo, tal que r estd encabezado por un simbolo definido.
El desplegado perezoso del programa R con respecto a la regla R es el programa R/
definido como sigue:

R'=(R—{RHU{8 = 1) | rSg1'}.

Nétese que, a diferencia de la definicién de desplegado impaciente (Definicién 3.3.1),
el desplegado perezoso de un programa R con respecto a una de sus reglas R debe
considerar todas las posibles posiciones demandadas (por la estrategia perezosa) de
la parte derecha de R, en vez de explotar tan sélo una sola posicién de entre todas las
posibles ocurrencias (asociadas a subtérminos mas internos) que considera la estrate-
gia impaciente. Este hecho, que también se verifica en el desplegado condicional sin
restricciones, viene impuesto por el indeterminismo de tipo don’t know que presenta
la funcién de seleccién de la posiciéon que debe explotarse en cada paso de narrowing.
En general, el indeterminismo de tipo don’t know que presenta la funcién de seleccién

de posiciones a explotar es comin a todas las estrategias de narrowing (si realmente
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se pretende preservar la completitud del célculo), excepto para algunos refinamien-
tos, como el impaciente, donde esta clase de indeterminismo se reduce a uno de tipo
don’t care. Por esta razén, mientras que en la Definicién 3.3.1 es necesario indicar
explicitamente cudl es el término més interno que se despliega en cada caso, en la de-
finicién de desplegado perezoso (y también en la que se basa en narrowing condicional
sin restricciones), se omite este hecho, lo que implicitamente implica que todas las
posiciones demandadas de la parte derecha de una regla deben ser desplegadas para
no perder completitud en la transformacién. El siguiente ejemplo da cuenta de este
hecho.

Ejemplo 18 Consideremos el siguiente programa basado en constructores R:

g(0,X) — 0 (R1)
g(X,0) — 0 (R2)
h(0) — 0 (Rs)
£(e(X)) = c(£(X)) (Ra)
ok(X) — g(f(X);h(X)) (Rs)

Notese que, siguiendo la Definicion 3.4.1, no es posible desplegar la regla R4 ya que
c(£(X)) estd encabezado por un constructor. Por otra parte, si desplegamos (todas
las posiciones demandadas de) la regla Rs en el programa R obtenemos el siguiente
programa, transformado R':

g(0,X) — 0 (Ry)
g(X,0) — 0 (R2)
h(0) — 0 (Rs)
t(c(X)) — c(£(X)) (Ra)
ok(c(X)) — g(c(£(X)),h(c(X))) (Rs)
ok(0) — g(£(0),0) (B7)

Obsérvese que, tal y como hemos dicho, es necesario desplegar todas las posiciones
demandadas en la parte derecha (que estd encabezada por un simbolo definido) de
la regla R; para asegurar la completitud de la transformacién. En otro caso, si
por ejemplo no desplegamos el término h(X) demandado en la regla Rs, entonces el
objetivo ok(0) & 0 (que puede ser evaluado a true en el programa original R) no
podria ser reducido a true en R’ (ya que habriamos perdido la regla R7).

A continuacién pasamos a demostrar la correccién parcial de la regla de desplegado.

Teorema 3.4.2 (correccién) Sea R un SRT CB y ortogonal y sea R € R una
regla del mismo tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa
transformado R'. Sea g un objetivo. Si g '&; true es una derivacion de narrowing
perezoso en R', entonces existe una derivacion de narrowing perezoso g '\"3;, true en
R tal que 8’ <6 [Var(g)].
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DEMOSTRACION.  Consideremos que D : g 3; true es una derivacién de éxito para
un objetivo g en R'. Nuestra demostracién se basa en la construccién de una nueva
derivacion de éxito D’ para g en R que entregue la misma respuesta computada que
D. La construccién de D' se basa en la estructura de D.

1. Cada paso de narrowing que se da en D usando una regla que pertenece tanto

a R como a R' se computa de forma idéntica en D’.

2. Por otro lado, aquellos pasos que se dan en D con la regla desplegada R" € R’
(donde R” ¢ R) se simulan en D' explotando el par de reglas R=1—r € R
y R =1 — v € R, tal que el resultado de desplegar R usando R' es R’.
Por el Lema 3.2.8, tenemos que un paso de narrowing perezoso en D de la
forma g; '\"3,1’31179: gi+1 puede simularse en D’ mediante el par de pasos de
narrowing (no necesariamente perezoso) siguientes: g; ~g.Ro 9 ~R o' Git1
donde ¢’ = oo’ [Var(g;)]. Obsérvese que, con un argumento similar al que
utilizdbamos en la demostracién del Teorema 3.3.2, el Lema 3.2.8 es aplicable
en nuestro caso ya que todo paso de marrowing perezoso también lo es (en

particular de) narrowing condicional sin restricciones.

De esta forma sabemos que D' es una derivacién de éxito para g en R que calcula la
misma respuesta computada (restringida a las variables de g) por D en R'.

Como hemos visto, la derivacién de narrowing D' no es necesariamente perezosa
en general. Sin embargo, al ser R un programa CB y ortogonal (por las condiciones de
aplicabilidad exigidas en el teorema), sabemos que la completitud en R esta asegurada
cuando se resuelven objetivos usando narrowing perezoso. Ello conlleva, en nuestro
caso particular, la existencia de una derivacién perezosa de éxito D" para g en R que
devuelve una respuesta igual o mas general que la computada por D',

Por tanto podemos concluir que si D es un derivacién perezosa para el objetivo g
en R’ con respuesta computada 6, entonces seguro que existe otra derivacién perezosa
D" para el mismo objetivo g en R con respuesta computada igual o més general §’,

o lo que es lo mismo 6’ < 4 [Var(g)], como queriamos demostrar. O

La tarea de probar la completitud de la regla de desplegado mediante la simulacién
en un programa desplegado de todas las derivaciones que tienen éxito en el programa
original correspondiente, no es ni mucho menos una labor trivial. El siguiente ejemplo

muestra un nuevo tipo de dificultad en este sentido.

Ejemplo 19 Consideremos el siguiente programa C'B y ortogonal R:

1(X) = gXXx) (R)
g(O,X) — 0 (2)

R
0) —- o0 (R3)

=3
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El desplegado de R con respecto a la regla Ry es el siguiente programa transformado
R':
£(0) — 0 (Ry)
g(0,X) — 0 (&)
(0) — 0 (Rs)

=3

Noétese que Unicamente existe la siguiente derivacién perezosa de éxito D para el
objetivo £(h(X)) &~ 0 en R con respuesta computada {X + 0} :

£(h(X) R0 ~iime g
D110y 8(0,h(0)) &0
0~0

NP
“1.1,Rg,€
NP
~> true

Por otra parte, la tnica derivacién perezosa D' para el mismo objetivo y con la misma
respuesta computada en R’ es:
f(h(X)) = 0 31.1.1,R37{Xr—>0} f(0)~0

NP
~11Ry,e 0~0

NP
~ true

Obsérvese que no existe relacién entre los pasos de ambas derivaciones (a pesar de que
las dos obtienen los mismos resultados). Sin embargo, si “expandimos” la segunda
derivacidn, sustituyendo el uso de la regla desplegada R4 de R’ por las reglas originales

R; y Ry de R, tenemos la siguiente derivacion (no perezosa) D":

f(h(X)) 0 ~y111p,(xs0y £(0)~0

~1.1Ry e g(0,0) =~ 0
1 1Ry e 0~0
~> true

Esta derivacién tiene bastante semejanza con D’, ya que el primer y ltimo paso en
ambas derivaciones es el mismo, y los dos pasos centrales en D" que se dan con las
reglas R; y R» respectivamente, se simulan perfectamente en D’ con la regla Ry que
proviene del desplegado de R; con respecto a Ry. A su vez, D" puede verse como
una versién reordenada (no necesariamente perezosa) de D, donde simplemente se
ha intercambiado el orden de sus dos primeros pasos. Finalmente haremos notar un
dltimo detalle: curiosamente, a pesar de que la derivacién reordenada D" no es una
derivacién perezosa en R, si es simulada perezosamente por D' en R’'.

En lo que sigue, nuestro objetivo serd simular, en los programas desplegados, ver-
siones posiblemente reordenadas de derivaciones que tienen éxito en los programas

originales. El siguiente par de proposiciones auxiliares son necesarias para conmutar
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pasos en derivaciones perezosas sin perder respuestas computadas. En primer lugar,
comenzamos reescribiendo un interesante resultado original de Réty [1987] que nos
permitird conmutar pasos de narrowing (sin restricciones) dentro de una derivacién
que cumple una serie de restricciones. En la siguiente proposicién utilizaremos la

notacién sg —)E‘ql ) ] Sn Dara referirnos a una secuencia de n pasos de reescritura

—sdn,
que se dan utilizando la misma regla R sobre subtérminos idénticos asociados a una

serie de posiciones disjuntas {qi, ..., ¢, } de un término inicial so hasta obtener s,,, es

decir, so —>[4,,R] S1 = -+ —*[q.,R] Sn-
Proposicion 3.4.3 [Réty, 1987] Sea R un SRT y sean
s ~pRo t~gre s (1)
dos pasos de narrowing dados a partir de un término s tal que:
1. ¢' admite al menos un antecedente en s (que denotamos con qg, ..., ¢m—1),
2. todo antecedente de q' es una posiciéon no variable de s,
3. Var(l') = Var(r') ol es lineal.
Entonces (1) puede ser conmutado por:

/ / '
8~ q0,R!,0) ]~ e g 1RO t, ~p,rol S (2)

m—1

tal que
o 0f....00 o' =00 [Var(s)]

* ! ! ! ! : :
o s = RS donde g, ..., q,, son los hermanos de ¢', es decir, los residuos

o descendientes de qo,....,Qm_1 €N t.

Por comodidad, a continuacién mostramos una versién adaptada a nuestro caso de la

proposicién anterior.

Lema 3.4.4 (lema de conmutacién) Sea R un programa CB y ortogonal y sean
R,R' < R dos reglas del mismo. Sea s un término y p,q € FPos(s) dos de sus
posiciones no variables tal quep < qyp #q. Sis~pRro t~g rRo S" %E‘q{),---’q’nﬁ’] s’
donde ¢' tiene como antecedente a q en s, y como hermanos a g}, ..., q,, ent, entonces

s~ gt ~pRo 8, tal que 08 =0'c’ [Var(s)].

DEMOSTRACION.  La demostracién de nuestro lema de conmutacién consiste sim-
plemente en comprobar que es un caso particular de la Proposicién 3.4.3 ya que se

cumplen todas sus condiciones. En efecto:

1. por definicién ¢ es un antecedente de ¢’ en s, y ademas es el tinico, ya que R es

un programa ortogonal y por tanto lineal por la izquierda,
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2. ¢ es una ocurrencia no variable de s ya que ¢ € FPos(s),
3. y finalmente [ es lineal, ya que R es lineal por la izquierda.
De esta forma,
§S~pRot~>g RS
puede conmutarse como:
s~gr et ~pRe S
tal que
e 00’ =06 [Var(s)]
o 5" —>E‘q6’”

R s' donde gy, ..., g}, son los hermanos de ¢'.

’
EEL/

O lo que es lo mismo:

" * !
S ~p R, t g RGOS _>[q{],...,q’n,R’} S

puede conmutarse como:
S '\’)q,R’,G’ t’ "”p,R,a’ S’

tal que 06 = #'0’ [Var(s)], como queriamos demostrar.

O

La siguiente definicién nos ayudara a detectar en qué puntos de una derivacién perezo-
sa serd necesario conmutar pasos para obtener una derivacién (no perezosa) facilmente

simulable en programas desplegados.

Definicién 3.4.5 (pasos criticos) Decimos que dos pasos consecutivos que parten
de un término s en una derivacion perezosa D donde se usan reglas de un programa
R son un par de pasos criticos con respecto a una regla R € R si se verifican las

siguientes condiciones:
1. el primer paso se da con la regla R y

2. el segundo paso se da sobre una posicién que admite un antecedente en s.

Intuitivamente, un par de pasos criticos es un par de pasos consecutivos en una
derivacién de narrowing, donde el primero se da con una regla concreta y fijada
R (que serd la que se va a desplegar) y posteriormente el siguiente paso reduce algiin

descendiente de una posicion mas interna a la explotada en el paso anterior.
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Para poder conmutar un par de pasos criticos serd necesario aplicar pasos de rees-
critura sobre los hermanos (si existen) de la ocurrencia desplegada en el segundo paso
del par. Como ya hemos mencionado anteriormente, esta intercalacién de pasos de
reescritura en una derivacion perezosa tiene la completitud y la correccién aseguradas
siempre que se trabaje con programas C'B y ortogonales [Hanus, 1994a, 1997], como
ocurre en el siguiente ejemplo.

Ejemplo 20 Volvamos al programa del Ejemplo 19 y consideremos de nuevo la si-
guiente derivacién D para el objetivo £(h(X)) &~ 0 en R con respuesta computada
{X+—0}:

X)) R0 i g(h(X),h(X)) ~ 0
£1.1.1,RS,{XH0} g(0,h(0)) = 0
’\“51.1,1{2,6 0~0
> true

En primer lugar, se observa que los dos primeros pasos de D son un par de pasos
criticos con respecto a la regla R;. Para poderlos conmutar, tendremos que intercalar
pasos de reescritura sobre los hermanos de la posicién seleccionada en el segundo
paso. En este caso concreto, tenemos un solo hermano por reducir, que coincide con
el subtérmino h(0) en g(0,h(0)). Nos queda:

£(h(X) 0  ~Diim.e g(h(X),h(X)) = 0
'\“31.1.1,R3,{X»—>0} g(O,@) ~ 0
—1.1.2Rs g(0,0) =~ 0
’\“51.1,}{2,6 0~0
> true

Al ser D una derivacién perezosa, también es en particular una derivacién de narro-
wing sin restricciones, lo que permite aplicar el Lema 3.4.4 ya que R es un programa
CB y ortogonal. Asi pues, aplicando el Lema de conmutacién 3.4.4 sobre los primeros
pasos dados en D obtenemos una derivacién que a pesar de no ser perezosa, si es de
éxito y devuelve la misma respuesta computada que D :

f(h(X)) ® 0  ~y111m,{xs0p 1(0)=0
~P1.1,Ry e g(O, 0) ~ 0
~*1.1.Ry€ 0~0
~ true

Obsérvese que esta derivacién coincide con la derivacién D" del Ejemplo 19, cuya si-
mulacién estaba asegurada con la derivacién D’ en el programa desplegado R'. Nétese
también que en el mismo ejemplo el programa R’ se obtiene al desplegar la regla R; en

R. Esta regla coincide justamente con la regla que nos ha servido de referencia para
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identificar el par de pasos criticos que tras ser conmutados adecuadamente generaban

la derivacion D" facilmente simulable en R'.

La siguiente proposicién asegura la existencia de derivaciones comutadas con respecto

a una regla de programa concreta partiendo de una derivacién original de éxito.

Proposicion 3.4.6 Sea R un programa C'B y ortogonal, R € R una regla del mismo
y g un objetivo. Si D : g '\"3:; true es una derivacion perezosa en R entonces existe

una derivacion (no necesariamente perezosa) D' : g ~*, true en R tal que:
e D’ carece de pares de pasos criticos con respecto a R,

e D y D' wusan las mismas reglas de R aunque posiblemente en diferente nimero
y orden y

e o' <o [Var(g)]-

DEMOSTRACION. La demostracién se basa simplemente en intercalar pasos de
reescritura sobre los hermanos de las posiciénes reducidas en los segundos pasos de
todos los pares de pasos criticos que aparecen en D y finalmente conmutarlos mediante
la aplicacién del Lema 3.4.4. De esta manera desaparecen todos los pares de pasos
criticos presentes en D quedando en D’ pasos que usan las mismas reglas pero que
ya no forman pares de pasos criticos porque se ha invertido su orden de aplicacion.
Finalmente, al ser completa la intercalaciéon de pasos de reescritura en derivaciones
perezosas sobre programas C' B y ortogonales [Hanus, 1997], sabemos que la derivacién
reordenada D' obtiene una respuesta igual o méas general que la computada en la

derivacién original D. |

Antes de entrar en los detalles técnicos que nos permitan demostrar la completitud
del desplegado perezoso, pasemos a comentar una ultima situacién de riesgo que se
presenta en el caso que estamos considerando. La pregunta surge al plantearnos si el
desplegado de un programa ortogonal devuelve siempre otro programa de la misma
clase. Esta cuestion estd en la linea que ya comentdbamos en apartados anteriores
dedicados al desplegado de programas terminantes: no sélo estamos interesados en
aquellas operaciones de desplegado que se muestren totalmente correctas bajo las
mismas (o menos) condiciones que las que garantizan la completitud de la estrategia de
narrowing en que se base la transformacién (como ocurre con narrowing impaciente),
sino que ademads nos interesa comprobar en qué grado se propagan estas condiciones a
lo largo de sucesivas transformaciones (como es el caso del decrecimiento o el L-cierre
en el desplegado basado en el narrowing condicional).

El siguiente ejemplo responde negativamente al planteamiento anterior para el ca-

so del desplegado perezoso. La perdida de ortogonalidad durante la transformacién
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tiene serias implicaciones a la hora de garantizar la correccién de las computaciones
en los programas transformados y la posibilidad de generar secuencias sucesivas de
desplegados. Ademds, también afecta a nuestros esquemas de demostracion de la com-
pletitud de la transformacion: el desplegado perezoso es correcto y también completo
siempre y cuando tanto el programa original como el transformado sean ortogonales.

Ejemplo 21 Consideremos el siguiente programa CB y ortogonal R:

test(X,Y) — h(£(X,g(Y))) (R1)
£(0,0) — s(£(0,0) (R2)
£(s(N),X) — s(£(N,X)) (R3)
g(0)) — g(0) (Ra4)
h(s(X)) — © (Rs)

El desplegado perezoso de R con respecto a su primera regla R; devuelve el siguiente

programa, transformado R':

test(X,0) — h(£(X, g(0))) (Rg)
test(s(X),Y) — h(s(£(X,g(Y))) (R7)
£(0,0) — s(£(0,0) (R2)
f(s(N),X) — s(£f(N,X)) (R3)
g(0)) — g(0) (R4)
h(s(X)) — © (R5)

Obsérvese que el programa desplegado no es ortogonal, ya que las partes izquierdas
de las cabezas de las nuevas reglas Rg y R7 (que son justo las que se han generado
por desplegado de la regla Ry) unifican.

Teniendo en cuenta este 1ltimo problema, en este momento ya estamos en condiciones
de demostrar la completitud de la regla de desplegado (bajo la condicién de que el

programa transformado preserve la ortogonalidad del programa original).

Teorema 3.4.7 (completitud) Sea R un SRT CB y ortogonal. Sea R € R una
regla del mismo tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa
transformado R'. Sea g un objetivo. Si R' es un programa ortogonal y g «"3; true
es una derivacion de narrowing perezoso en R entonces existe una derivacion de

narrowing perezoso g '&;, true en R' tal que 8’ < 8 [Var(g)].

DEMOSTRACION. Sea D : g '1'5; true una derivacién perezosa para un objetivo g en
el programa C'B y ortogonal R, que pretendemos simular en el programa desplegado
R'. Por la Proposicién 3.4.6 sabemos que existe otra derivacién D’ : g «"3; true no
perezosa y sin pasos criticos respecto a la regla desplegada R en R que devuelve una

respuesta igual o més general que la computada por D.
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Para demostrar el teorema es suficiente con probar que esta segunda derivacion
D’ puede ser simulada paso a paso en el programa desplegado R'. La demostracién
se hace por induccién sobre el nimero de pasos n de la derivacién D'.

Sea n = 1. Entonces D’ : (g ~» true) en R. En este caso, la tinica regla que se
usa en D' no puede contener simbolos definidos en su parte derecha. Por tanto, la
regla considerada no ha sido desplegada en R y de esta forma sabemos que también
pertenece al programa desplegado, lo que implica que la derivacién D' también se da
en R’ como queriamos probar.

Ahora consideremos el caso inductivo donde n > 1. En este punto distinguimos
dos posibilidades:

e Si el primer paso de D’ se da con una regla distinta a la desplegada, y que por
tanto pertenece tanto a R como a R’, entonces, por la hipétesis de induccion,

el resto de la derivacién también se verifica en ambos programas.

e En caso contrario, la regla utilizada en el primer paso de D' no es otra que la
regla R = (I — r) < R que se ha desplegado y que, por tanto, no aparece en
R'. De esta forma tenemos que el primer paso de D’ tiene el siguiente aspecto:

g ~pre (9r]p)0

Por la definicién 3.4.1, sabemos que r no estd encabezado por un simbolo cons-
tructor. Por tanto 76 (en (g[r],)f) tampoco estd encabezado por un simbolo
constructor. Si de forma similar a [Loogen et al., 1993; Moreno-Navarro y
Rodriguez-Artalejo, 1992; Caballero-Roldén et al., 1997] asumimos que todo
paso en una derivacién perezosa dado sobre una posicion demandada de un
término concreto siempre contribuye a algin paso posterior en la misma deri-
vacion hasta que éste queda encabezado por un simbolo constructor, tenemos
que el siguiente paso de D’ se da sobre una posicién de la forma p.p’, donde p’
puede ser una posicién vacia (y, en ese caso, coinciden las posiciones reducidas
en los dos primeros pasos) o cualquier otra posicién (en el caso de que p.p’ se

refiera a una posicién interior en p).

Ademas, como no existen pares de pasos criticos en D’ con respecto a R, sabemos
que el subtérmino reducido en el segundo paso de la derivacién no ha sido
introducido por 6 en ré. En otras palabras, el término demandado ((g[r],)8)p.p
no es otro que r|,yf0. De esta forma, los dos primeros pasos de D' tienen la

siguiente forma:

g ~p,R0 (g[r]p)a ~p.p' R0 g'

donde si R' = (I' — r') € R entonces ¢’ = ((g[r]p)0)[r]p.p 8’ Como Dom(0) ¢
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Var(r'), tenemos que ¢' = ((g[r]y)[r']p.p )00’ Simplificando, nos queda que
9" = (glr[r']p1p)00".

Ahora observemos que si el segundo paso se ha dado sobre el subtérmino 7|, 6
con la regla R’ en la derivacién considerada, entonces obviamente el término r|,
en r se ha desplegado en R usando R’ como regla desplegante para obtener una
nueva regla R en el programa transformado R'. De esta forma, si observamos
la Definicién 3.4.1 tenemos que R" = lo — r[r'], o siendo o = mgu({r|, =1'})

y p' la posicién demandada que estamos considerando en r.

Por el Lema 3.2.8, tenemos que los dos primeros pasos de D pueden simularse
en R’ usando la regla R"” de la siguiente forma: g ~»p pr o ¢' donde 66" =

o' [Var(g)].

Por tanto, podemos concluir diciendo que los dos primeros pasos de D' dados
sobre las posiciones p y p.p’ por las reglas R, R’ € R, respectivamente, son
perfectamente simulados por un solo paso dado sobre la misma posicién p usando
la regla R" € R’'. Es decir, los términos resultantes al aplicar los pasos en
ambas derivaciones son los mismos y también lo son las respuestas computadas

restringidas a las variables de g.

Por la hipétesis de induccién, el resto de la derivacién D’ también puede simu-
larse en el programa desplegado, y por tanto, el resultado se cumple para la
derivacién completa.

En lo que sigue, llamaremos D" a la derivacién que simula a D’ en R'. Resumiendo
todo lo anterior y asumiendo que el programa desplegado R' es ortogonal, tenemos
las siguientes conclusiones:

np * . .. . .
1. D: g~ true es una derivacién de narrowing perezoso para el objetivo g en el

programa original R.

2. D' : g ~7} true es una derivacién de narrowing sin restricciones (y, por tanto,
no necesariamente perezosa) que carece de pares de pasos criticos (con respecto

a la regla desplegada R) para el objetivo g en el programa original R, y tal que
6 <o [Var(g).

3. D" : g ~} true es una derivacién de narrowing sin restricciones (y, por tanto,
no necesariamente perezosa) para el objetivo g en el programa desplegado R'.

4. Si R’ es un programa CB y ortogonal, entonces, por la completitud de la relacién
de marrowing perezoso en esta clase de programas, existe alguna derivacién

perezosa D" : g ,i',",;, true para g en el programa desplegado R’ tal que §' <

0 [Var(g)] -
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Por tanto, podemos concluir que si D es un derivacién perezosa para el objetivo g en
‘R con respuesta computada o, entonces seguro que existe otra derivaciéon perezosa
D" para el mismo objetivo g en R’ con respuesta computada igual o més general ¢’,

o lo que es lo mismo 8’ < o [Var(g)], como querfamos demostrar. O

Como acabamos de ver, el desplegado perezoso disfruta de resultados de correccion y
completitud aunque de una forma bastante débil: la relacién existente entre las res-
puestas asociadas a derivaciones de éxito en los programas originales y transformados
no es “=" sino “<”, al tiempo que la completitud de la transformacion es dependiente
del céaracter ortogonal de los programas transformados. Desafortunadamente, como
hemos visto en el Ejemplo 21, esto ultimo no siempre se cumple, ya que el desplegado
perezoso no siempre es capaz de preservar la ortogonalidad de los programas origina-
les, siendo ésta una condicién que se revela suficiente para garantizar ya no sélo la
completitud de la propia estrategia de narrowing perezoso sino también la completitud
de la propia transformaciéon de desplegado perezoso. En cualquier caso, pensamos que
seria posible realizar un postproceso de transformacién que incluyera un andlisis de
reglas redundantes capaz de detectar qué reglas pueden ser eliminadas del programa
desplegado sin perder correccién ni completitud, de forma que sea posible restituir la
ortogonalidad del programa transformado y continuar la secuencia de transformacién
de forma segura, siguiendo una técnica similar a los asf llamados ”sistemas de tipos
y efectos” (type and effect systems) propuestos en [Hanus y Steiner, 1999].

Pese a todo, estos inconvenientes desaparecen al considerar narrowing necesario
en la definicién de desplegado. En el siguiente apartado, comprobaremos que con
esta estrategia perezosa refinada, no sélo se obtiene un tipo de desplegado que goza
de correccién y completitud fuertes (lo que implica la equivalencia absoluta entre
los conjuntos de respuestas computadas asociadas a las derivaciones de éxito en los
programas originales y transformados), sino que ademds preserva la clase natural
de programas sobre los que la estrategia necesaria es aplicable e incluso reduce el
grado de indeterminismo de algunas computaciones. Por otra parte, basandonos
en la equivalencia entre el narrowing perezoso y el necesario sobre los asi llamados
“programas uniformes”, en la Seccién 3.4.3 derivaremos resultados de completitud
més fuertes para el desplegado perezoso sobre esta clase de programas.

3.4.2 Desplegado basado en narrowing necesario

Aligual que ocurre con el desplegado perezoso que acabamos de estudiar, el desplegado
basado en narrowing necesario no puede aplicarse a reglas cuya parte derecha esté
encabezada por un simbolo constructor. La siguiente definicién introduce nuestra
regla de desplegado necesario, de una forma practicamente idéntica a la Definicién

3.4.1, es decir, instanciando la definicién genérica de desplegado con la estrategia (en
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este caso) de narrowing necesario y teniendo en cuenta la condicién de aplicabilidad

motivada en el Ejemplo 17.

Definicién 3.4.8 (desplegado necesario) Sea Run SRTy R = (I — r) < R una
regla (renombrada) del mismo, tal que r estd encabezado por un simbolo definido.
El desplegado perezoso del programa R con respecto a la regla R es el programa R/
definido como sigue:

R'=(R—{RHU{I8 = 1) | rBg1"}.

El siguiente ejemplo ilustra como el desplegado necesario de un programa requiere que
todas las posiciones demandadas de la parte derecha de una regla sean desplegadas

si no se quiere perder la completitud de la transformacion.

Ejemplo 22 Volvamos de nuevo al Ejemplo 21. Nétese que si el término £(X, g(Y))
de la regla R; no es desplegado usando la regla Rs entonces se pierde la regla Ry
en el programa transformado. De esta forma, el objetivo test(X,Y) ~ 0 admite una
derivacién de éxito en R mientras que falla en R’ en el caso de que no se disponga de
la regla R7. En otras palabras, el término test(X,Y) se reduce a 0 siempre y cuando
la variable X se enlace a s(0), mientras que su evaluacién no termina si X se enlaza a
0 debido a la naturaleza no terminante de g(0).

A continuacién pasamos a establecer una importante propiedad del desplegado nece-
sario que contrasta notoriamente con todos los tipos de desplegado estudiados hasta
ahora: el desplegado necesario de un programa inductivamente secuencial produce un
programa, que sigue perteneciendo a esta misma clase. La propiedad de preservar la
estructura original de los programas durante la transformacién no sélo es interesante
en cualquier tipo de desplegado, sino que también resulta absolutamente imprescindi-
ble en el caso actual: el narrowing necesario ademaés de ser correcto y completo sobre
programas inductivamente secuenciales, se define tinica y exclusivamente sobre este
tipo de programas. Por esta razén, si un programa R puede ser (correctamente) eva-
luado mediante narrowing necesario, entonces también lo podrd ser cualquiera de sus
desplegados, porque cualquiera de ellos es también inductivamente secuencial, como

asegura el siguiente resultado.

Teorema 3.4.9 Sea R un programa inductivamente secuencial y sea R € R una regla
del mismo. FEl resultado de desplegar R con respecto a R es también un programa

inductivamente secuencial.

DEMOSTRACION.  Por la Definicién 3.4.8 el programa desplegado R’ se obtiene a

partir del programa original R eliminando de este dltimo una regla R= (I - r) € R
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y anadiendo al primero un nuevo conjunto de reglas de la forma:

1301 — T

lom = Tm

donde r ~, r;, 1 =1,...,m, son todas las derivaciones de un solo paso de narrowing

necesario para r en R. Asumamos que [ esta encabezado con la funcién definida f, y
que f estd definido en R por el conjunto de reglas {R; = (l; = r;) |j=0,...,n,n >
0}. Por la hipétesis de induccién, existe un &rbol definicional P para f en R. De
esta forma, sabemos que la raiz de P es el patrén f(Z,) (donde p es la aridad de f)
y S={li,...,l,} es el conjunto de las hojas de P, donde obviamente l € Sy | € P.
Para probar que R’ es inductivamente secuencial, es suficiente con mostrar que existe

un arbol definicional P’ para el conjunto

S =S\ U{lp1,.- ,lom} .

Consideremos, para cada paso de narrowing condicional r ~»,; r;, su representacién

i

canonica asociada (p, R, @1 - - @ir;) € A(r,P,) (donde P, es un drbol definicional

para la raiz de r). Sea
P =PU{lpi-pi |1<i<m,1<j<k}.

A continuacién probamos que P’ es un arbol definicional para S’ mostrando que cada

una de las cuatro propiedades de un arbol definicional se cumplen para P’.

Propiedad de la raiz: Los elementos minimos de ambos arboles definicionales son idén-
ticos, i.e., pattern(P) = pattern(P'), ya que sélo se han anadido en P’ instancias
de una hoja de P.

Propiedad de las hojas: El conjunto de los elementos méximos de P es .S. Como todas
las sustituciones computadas por narrowing necesario a lo largo de diferentes
derivaciones son independientes (por la proposicién 2.2.14), las sustituciones
1+ @m son independientes entre si. Asi, el reemplazamiento del elemento
l en S por el conjunto {lpy,...,lo,} nunca introduce términos comparables
(con respecto al orden de subsumcién). Esto implica que S’ es el conjunto de

los elementos maximales de P’.
Propiedad del padre: Sea m € P'\{pattern(P')}. Consideremos dos casos para 7:

1. # € P: Entonces la propiedad del padre se verifica trivialmente ya que

unicamente han sido anadidas en P’ instancias de una hoja de P.
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2. m ¢ P: Por definicién de P', m = lp;1---pi; para algin 1 < i < m y

1 < j <k;. A continuacién, mostramos por induccién en j que la propie-
dad del padre es cierta para .
Caso base (j = 1): Entonces m = lg;1. Por tanto, ¢;1 # € (en otro ca-
so, m =1 € P). Asi, por la Proposicién 2.2.13, p;1 = {z — ¢(T,)} con
x € Var(r) C Var(l). Debido a la linealidad del patrén inicial I y de todos
los términos sustituidos (cf. Proposicién 2.2.13), I tiene una sola ocurrencia
o de la variable z y, por tanto, m = l[¢(Zy,)],, i.e., | es el dnico padre de 7.
Paso de induccién (j > 1): Asumimos que la propiedad del padre se ve-
rifica para 7' = lpn - -@ij-1. Sea ¢i; # € (en otro caso, el paso de
induccién es trivial). Por la Proposicién 2.2.13, ¢;; = {2 — ¢(Z5)} con
z € Var(lyi ---¢ij—1) (ya que Var(r) C Var(l)). Ahora procedemos
como en el caso base para mostrar que 7' es el Unico padre de 7.

Propiedad de induccién: Sea w € P'\S’. Consideremos dos casos para m:

1. m € P\{l}: Entonces la propiedad de induccién se da para 7 ya que también
se verifica en P y sélo se han afiadido en P’ instancias de [.

2.m =lpn---py paraalgin 1 < i <my0 < j < k. Asumamos que
¥ij+1 7 € (en otro caso, la demostracién es idéntica con la representacién
7 = lpin - - @i j+1). Por la Proposicién 2.2.13, ¢; j+1 = {z = c(Tn)} y 7
tiene una sola ocurrencia de la variable z (debido a la linealidad del patrén
inicial y de todos los términos sustituidos). Por tanto, 7’ = ly;1 - - - i j41
es un hijo de 7. Consideremos otro hijo 7" = lgy1 -y de m (otros
patrones en P’ no pueden ser hijos de 7 debido a la propiedad de induccién
de P). Asumamos que Qi1 -y # Qi - - @i+ (en otro caso, ambos
hijos son idénticos). Por el Lema 2.2.14, existe algin k con @1 - - @i =
i1 @ity Pirkpr = {2 = ()L Y @ik = {2 = "(-0)} con & £ .
Ya que 7" y 7' son hijos de 7w (i.e., sucesores inmediatos con respecto
al orden de subsumcién) entonces ' = x (en otro caso, «' difiere de =
en mas de una posicién) y @y jy = --- = @y p42 = € (en caso contrario,
7' difiere de 7 en mdas de una posicién). Asi, 7' y «" difieren solo en
la instanciacién de la variable x que tiene exactamente una ocurrencia
en su padre comun 7, i.e., existe una posicién o de © con 7|, = = y
' = 7wl (@n)]o v 7" = w[c" (Tny)]o. Ya que 7 era un hijo arbitrario de

m, la propiedad de induccién se mantiene en P’.

O

El resto de la seccién estd dedicada a la demostracion de la correccién y completitud

fuertes del desplegado necesario. Debido a que la mayor parte de los resultados que



86 CAPITULO 3. DESPLEGADO

aparecen en la literatura especializada sobre reordenamiento y conmutacién de pasos
dentro de una derivacién de narrowing no son aplicables a la estrategia necesaria (lo
que se debe fundamentalmente al hecho de que, en este caso, no se generan necesa-
riamente unificadores mds generales), en lo que sigue abandonamos el esquema de
demostracién que hemos utilizado en secciones anteriores. En este sentido, en lo que
sigue no intentaremos reordenar derivaciones de éxito dadas en un programa (original
o desplegado) para poderlas simular en otro programa (desplegado u original, respec-
tivamente), sino que, muy al contrario, mostraremos las simulaciones en un contexto
de reescritura, aprovechando asi la abundante cantidad de resultados que existen
para la reescritura (necesaria) [Huet y Lévy, 1992; Middeldorp, 1997; Dershowitz y
Jouannaud, 1990]. Estableceremos las conexiones entre derivaciones de narrowing ne-
cesario y reescritura (y viceversa) a través del Lema 3.4.13 presentado originalmente
en [Alpuente et al., 1999f], junto con las propiedades de correccién, completitud y
minimalidad del narrowing necesario enunciadas por Antoy et al. [1993]. El elegante
esquema de demostracién resultante nos permite probar de forma comoda y facilmente
comprensible las excelentes propiedades de las que disfruta el desplegado necesario de

programas inductivamente secuenciales.

Lema 3.4.10 Sea R un SRT inductivamente secuencial y sean R= (1 - r),R' € R
dos reglas del mismo. Sea r '\"23170 " un paso de narrowing mecesario tal que el
resultado de desplegar R usando R' en R es la regla R" = (o(l) = r'). Sit —p gt

para alguna posicion p € FPos(t) del término t, entonces t =, gt —p .

DEMOSTRACION. Dado el paso de narrowing necesario r ng/J r', por la correccién
parcial del narrowing necesario (punto 1 del Teorema 2.2.15), tenemos que ro — g 7.
Como t —p, gr t', entonces existe una sustitucién 6 tal que lof = t|, y t' = ¢[r'6)],.
Como ro — g 7', por la estabilidad de la reescritura, tenemos que rof =g r'6. Por

tanto t = t[lof], —p.g t[rob], = t[r'6], = ¢, lo que concluye la demostracién. O

El siguiente resultado avanza un tipo de correccién del desplegado necesario, pero

restringido a derivaciones de reescritura.

Lema 3.4.11 Sea R un SRT inductivamente secuencial y R € R una regla del mismo
tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa transformado R'.

Sea e una ecuacion. Si e —* true en R' entonces e —* true en R.

DEMOSTRACION. Demostramos este resultado por induccién sobre el nimero n de
pasos de reescritura en la derivacién D = [e —* true].

Caso base. Sea n = 0. Entonces tenemos que e = true lo que prueba el lema trivial-

mente.
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Caso inductivo. Si n > 0, tenemos que D no es una secuencia de reducciones vacia.
Si el primer paso de reduccion se da con una regla que pertenece tanto a R
como a R', entonces, por la hipdtesis de induccion, la secuencia de reducciones
completa puede simularse en R.

En caso contrario, la regla usada en el primer paso de reduccién de D es el
resultado de una operacién de desplegado. Por tanto, existen dos reglas R =
(1= 7),R' € R de forma que r ~> g/ , 7' es un paso de narrowing necesario con
respecto a R tal que el resultado de desplegar R usando R' en R es la regla
R" = (lo — r') € R'. Como R" es la regla usada en el primer paso de D,
entonces tenemos que

D =le = e e[r'], =" true] .

Por el Teorema 3.4.9, sabemos que R’ es inductivamente secuencial. Asi, ya
que se cumplen todas las condiciones requeridas en el Lema 3.4.10, tenemos
que el primer paso de reduccién en D puede simularse por medio de dos pasos
de reduccién dados con Ry R' en R y, por la hipdtesis de induccidn, el resto
de la derivacién también se simula en R. Por tanto existe una secuencia de

reducciones desde e hasta true en R, como queriamos demostrar.

O

El lema anterior nos permite establecer la equivalencia entre secuencias de reescritura
dadas en el programa transformado con otras generadas en el original. A su vez,
las relaciones entre derivaciones de narrowing necesario y reescritura (en uno y otro
sentido) dentro de un mismo programa inductivamente secuencial vienen aseguradas
por la correccién y completitud de la estrategia necesaria. Utilizando todas estas
conexiones, podemos demostrar la correccién del desplegado necesario como sigue.

Teorema 3.4.12 (correccién) Sea R un SRT inductivamente secuencial y R € R
una regla del mismo tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa
transformado R'. Sea e una ecuacidn. Sie '\"3; true es una derivacion de narrowing

. . . ., . . NN *
necesario en R', entonces existe una derivacion de narrowing necesario e ~»y true
en R tal que 6’ < 6 [Var(e)].

DEMOSTRACION.  Como e «"ﬂ; true en R’ y ademas R’ es inductivamente secuencial
(Teorema 3.4.9), por la correccién parcial del narrowing necesario (punto 1 del Teore-
ma 2.2.15), tenemos que e —* true en R'. Por el Lema 3.4.11, existe una secuencia
de reescritura ef —* true en R. Ademads, por la completitud del narrowing necesario
(punto 2 del Teorema 2.2.15), existe una derivacién de narrowing necesario e «"ﬂ;, true
en R tal que 8’ < 6 [Var(e)], lo que completa la demostracion. O
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A continuacién, procedemos a demostrar la completitud del desplegado necesario. En
lo que sigue consideraremos secuencias de reescritura necesaria mds externa (“outer-
most needed”), segin definen este concepto Antoy et al. [1993]. Bésicamente, esta
nocién se refiere a un tipo de reescritura necesaria donde los redexes (necesarios)
explotados son siempre los méas externos (“outermost needed redexes”), i.e., no con-
tenidos por ningtin otro redex necesario'. Es importante hacer notar el hecho de que
no siempre todo redex que ademds de ser necesario sea mas externo lo es también
en el sentido de Antoy et al. [1993]. Por ejemplo, si consideramos un SRT con una
regla R = (f(X,a) — X) y un término ¢t = £(A,A’) donde A y A’ son dos redexes cua-
lesquiera, entonces observamos que ambos redexes son necesarios y mas externos en
t, pero dnicamente A’ es necesario mas externo (outermost-needed) en el sentido de
Antoy et al. [1993], ya que es el que inicialmente aparece “demandado” por la regla
R. En lo que sigue, cuando nos refiramos a redexes necesarios mas externos estaremos
utilizando implicitamente la nocién de Antoy et al. [1993].

A continuacién recordamos el siguiente resultado original de Alpuente et al. [1999f],
cuyo uso serd crucial para establecer la conexién deseada entre las derivaciones de
narrowing necesario y las secuencias de reducciones de reescritura necesaria (més

externa).

Teorema 3.4.13 [Alpuente et al., 1999f] Sea R un SRT inductivamente secuencial.
Sea o una sustitucion y V un conjunto finito de variables. Sea s un término encabe-
zado por un simbolo de funcién definido y Var(s) C V. Sea s0 —p, ry -+ —pn Ry T
una secuencia de reescritura necesaria mas externa tal que, para todo redex necesa-
rio solp de so, p € FPos(s). Entonces eziste una derivacién de narrowing necesario
5~ Rior 0 ~p. Ru.ow Uy una sustitucion o’ tal quet's’ =tyoy 0,0 = o [V].
El siguiente lema auxiliar es también original de Alpuente et al. [1999f], y utiliza la
nocién de redex necesario de raiz. Un redex dentro de un término t se dice necesario
de raiz si él o uno de sus descendientes debe ser reducido en cualquier derivacién que

partiendo de t obtiene una forma normal en cabeza.

Lema 3.4.14 [Alpuente et al., 1999f] Sea R un SRT inductivamente secuencial y
t un término. Si s es un subtérmino de t encabezado por un simbolo de funcidn
definido que contiene un redex necesario de raiz en t, entonces todo redex necesario

mds externo de s es necesario de raiz en t.

Apoyandonos en el lema anterior, podemos demostrar el siguiente resultado que nos
permitird aplicar el Teorema 3.4.13 en la demostracién de la completitud del desple-

gado necesario.

IDe forma andloga se definen los conceptos de redex necesario mas interno y reescritura necesaria
mas interna, aunque ahora los redexes necesarios mds externos vienen determinados por arboles

definicionales, lo cual es fundamental para aplicar el lema 3.4.13 usando narrowing necesario.
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Lema 3.4.15 Sea R un SRT inductivamente secuencial y t un término. Sea t|p, =
o(l) un redex necesario de raiz mds interno en t, donde R = (I - r) € R, r es un
término encabezado por un simbolo de funcidn definido y p € Pos(t). Dado el paso
de reescritura A = [t —p g t[rolp], para todo redex necesario mds externo rol, de ro,

tenemos que q € FPos(r).

DEMOSTRACION. Por contradiccién. Asumamos que existe un redex necesario méas
externo ro|, de ro y g ¢ FPos(r). Como ro es un término encabezado por un
simbolo de funcién definido y #|, es un redex necesario de raiz en ¢, entonces ro debe
contener al menos un redex necesario de raiz en t. Por el lema 3.4.14, ro|, es un
redex necesario de raiz en t. Sea p’ € Pos(t) una posicién tal que g € p'\ A, es decir,
P’ es un antecedente de g con respecto a A. Entonces el subtérmino ¢|,, p < p’, debe
ser un redex necesario de raiz en ¢, lo que contradice la hipétesis de que #|, es un un

redex necesario de raiz mas interno en t. O

El siguiente resultado es la clave para demostrar la completitud del desplegado necesa-
rio, ya que demuestra un tipo de completitud restringido a derivaciones de reescritura.
Bésicamente, el lema establece que toda secuencia de reducciones para una ecuacion

en un programa puede simularse en el programa desplegado correspondiente.

Lema 3.4.16 Sea R un SRT inductivamente secuencial y R € R una regla del mismo
tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es el programa transformado R'.

Sea e una ecuacion. Sie —* true en R entonces e —* true en R'.

DEMOSTRACION. Sean Bi,...,B,, todas las posibles secuencias de reducciones
necesarias de e a true en R, y sea k; el numero de redexes reducidos en B;, i =
1,...,m. A continuacién, probamos el lema por induccién sobre el nimero maximo

n = max(ki,..., k) de redexes que son necesarios para reducir e a true:
n = 0. Este caso es trivial ya que e = true.

n > 0. Como e contiene al menos un redex necesario, entonces existe una regla
R = (I - r) € R tal que e|, = 18 es un redex necesario mds interno de e.

Consideremos la siguiente secuencia de reducciones
*
e —p.r e[rf], =" true

en R. Ahora, si R pertenece a ambos programas, R y R', entonces el resultado

se verifica por la hipdtesis de induccién.

En caso contrario, R ha sido desplegada en R. Asi, por la Definicién 3.4.8, la
parte derecha r de la regla R no estd encabezada por un simbolo constructor y,

por tanto, rf es un término encabezado por un simbolo de funcién definido. Sea
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8|4, ¢ € Pos(r), el redex necesario més externo de rf. Por el Lema 3.4.15,
tenemos que ¢ € Pos(r). Ahora, consideremos un paso de reescritura arbitrario
rd =4 r 7', R' € R;, que reduce el redex necesario mas externo de r. Entonces,
por el Teorema 3.4.13, el paso de narrowing necesario r ~», g , v’ puede darse
en R, existiendo una sustitucién o' tal que "¢’ = ' y 00’ = 6 [Var(r)]. Por
la Definicién 3.4.8, la regla R" = (lo — ") pertenece a R’ (i.e., es el resultado

de desplegar la regla R usando R').

Consideremos ahora la secuencia de reducciones
! *k
e —=p.r €[]y, =p.q.r e[r']y, =" true

en R. Finalmente, como el siguiente paso puede darse en R’ usando la regla

desplegada R'":
e = ellf], = e[loa'], =, r e[r'"a'], = e[r'],

el lema se verifica con tan sélo aplicar la hipotesis de induccién sobre la sub-
secuencia e[r'], —* true en R (cuyo numero miximo de redexes necesarios

reducidos es estrictamente menor que n).

O

Finalmente, la completitud del desplegado necesario es consecuencia directa del le-
ma anterior, junto con la correccién y la completitud del narrowing necesario para

programas inductivamente secuenciales.

Teorema 3.4.17 (completitud) Sea R un SRT inductivamente secuencial. Sea
R € R una regla del mismo tal que el resultado de desplegar R con respecto a R es
el programa transformado R'. Sea e una ecuacidn. Si e ,3‘1,; true es una derivacion
de narrowing necesario en R entonces existe una derivacion de narrowing necesario
e «"3;, true en R’ tal que 8’ < 8 [Var(e)].

DEMOSTRACION.  Como e '\"i(*, true en el programa inductivamente secuencial R,
por la correccién parcial del narrowing necesario (punto 1 del Teorema 2.2.15), tene-
mos que el —* true en R. Por el Lemma 3.4.16, existe una secuencia de reescritura
e —* true en R'. Ademds como R’ es un programa inductivamente secuencial (Teo-
rema 3.4.9), por la completitud del narrowing necesario (punto 2 del Teorema 2.2.15),
existe una derivacién de narrowing necesario e «"ﬂ;, true en R’ tal que 6’ < 6 [Var(e)].
O

Finalmente, la correccién y completitud fuertes de la transformacion puede probarse
facilmente como una consecuencia directa de los Teoremas 3.4.12 y 3.4.17, junto con

la independencia de las soluciones computadas por narrowing necesario.
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Teorema 3.4.18 (correccién y completitud fuertes) Sea R un SRT inductiva-
mente secuencial. Sea R € R una regla del mismo tal que el resultado de desplegar
R con respecto a R es el programa transformado R'. Sea e una ecuacién. Entonces,
e ,3‘1,; true es una derivacion de narrowing necesario en R si y solo si existe una

. ., . . np *
derivacion de narrowing necesario e ~, true en R’ tal que §' =0 [Var(e)].

DEMOSTRACION. Consideremos separadamente las dos implicaciones del teorema:

(<) Correccién fuerte. Demostramos el resultado por contradiccién. Asumamos que
existe una sustitucién 6’ calculada por narrowing necesario para e en R’ tal que
no existe ninguna sustitucién o computada por narrowing necesario para e en
R tal que o = 6’ [Var(e)].

Por el Teorema 3.4.12 (correccién del desplegado) y la consideracién anterior,
concluimos que debe existir alguna sustituciéon § computada por narrowing ne-
cesario para e en R tal que 8 < 8’ [Var(e)]. Entonces, por el Teorema 3.4.17,
existe una sustitucién ¢’ computada por narrowing necesario para e en R’ tal
que ¢’ < 6 [Var(e)]. Como o’ < 6 [Var(e)]y 8 < ¢ [Var(e)], tenemos que
o' < 8" [Var(e)], lo que contradice la independencia de las soluciones calculadas

por narrowing necesario (punto 3 del Teorema 2.2.15).

(=) Completitud fuerte. La demostracién en sentido opuesto es perfectamente

analoga.

3.4.3 Comparacién de los desplegados perezosos

Acabamos de ver en las secciones precedentes que los dos tipos de desplegado basados
en estrategias perezosas de narrowing corren diferentes suertes en cuanto a resultados

de correccién se refiere, lo que podemos resumir como sigue:

¢ Aunque el narrowing perezoso es completo para programas CB y ortogonales, el
desplegado perezoso de un programa de la misma clase no es siempre ortogonal, y
solamente cuando el programa transformado pertenece a dicha clase se obtienen
resultados (débiles) de correccién y completitud.

¢ El narrowing necesario es completo sobre programas inductivamente secuencia-
les?. El desplegado necesario de un programa inductivamente secuencial también
pertenece a dicho tipo de programas, al tiempo que presenta resultados 6ptimos

de correccion y completitud fuertes.

2En Antoy et al. [1997] se propone la idea de que el clculo de narrowing necesario puede extender-
se a programas quasi—ortogonales, pero en este caso se pierden algunas propiedades de optimalidad.
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A pesar de que la clase de programas ortogonales incluye a la de los programas
inductivamente secuenciales, lo que en apariencia aporta a priori un atractivo especial
al desplegado perezoso frente al necesario, son muy graves los inconvenientes del
primero comparado con el segundo, como acabamos de comentar. Ademds, tal y
como vimos en el capitulo anterior, en general el narrowing perezoso tiene un peor
comportamiento que el narrowing necesario a nivel de derivaciones de éxito (en las que
pueden darse pasos a veces innecesarios) y soluciones computadas (que en ocasiones
se repiten o quedan subsumidas por otras). Estas deficiencias se propagan también
a través de la propia transformacién de desplegado, como pasamos a demostrar en el

siguiente ejemplo.

Ejemplo 23 Volvamos una vez més al Ejemplo 21, donde vimos que al hacer el
desplegado perezoso de la primera regla del programa ortogonal R obteniamos un
programa transformado (que ahora denotamos por R’y p) cuyas dos primeras reglas

eran:

test(X,0) — h(£(X,g(0)))
test(s(X),Y) — h(s(£(X,g(Y))))

Obsérvese que, como ya hemos avanzado, el programa desplegado no es ortogonal ya
que las partes izquierdas de las cabezas de este par de reglas unifican.

Por otra parte, es facil comprobar que R no solamente es ortogonal, sino también
inductivamente secuencial. De esta forma, el desplegado necesario de R con respecto

a la primera de sus reglas, es el programa transformado Ry 5

test(0,0) — h(£(0,g(0)))
test(s(X),Y) — h(s(£(X,g(Y))))
£(0,0) — s(£(0,0)
f(s(N),X) — s(£(N,X))0
g0) — g(0)
h(sX)) — ©

Como ya sabemos por el Teorema 3.4.9, R’y 5 es un programa inductivamente secuen-
cial, lo que permite que sea evaluado con narrowing necesario (y también perezoso),
a diferencia del programa desplegado por narrowing perezoso R'yp que, al no ser
ortogonal, tampoco es inductivamente secuencial, y por tanto no puede ser evaluado
con la estrategia necesaria (ni perezosa).

Obsérvese, por otra parte, que las dos primeras reglas de R’y ,y muestran que un
término de la forma test(X,Y) puede ser reducido a 0 si la variable X es enlazada a
s(0), mientras que su evaluacién no termina si X se enlaza a 0, debido a la naturaleza

no terminante de g(0).
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En contraste con R'y,, el programa R'yp tiene un peor comportamiento con
respecto a la terminacién. Por ejemplo, el término test(s(0),0) tiene un arbol de de-
rivacién finito con respecto a Ry (usando tanto narrowing necesario como perezoso)
mientras que el 4rbol de derivacién usando narrowing perezoso (ya que el necesario no
es aplicable) para el mismo término con respecto a R'yp es infinito en profundidad.
La rama infinita es causada por la aplicacién de las reglas p(X,0) — h(f(X,g(0))) y
g(0) — g(0).

M34s atin, si realizamos un desplegado perezoso posterior sobre la regla test(X,0) —
h(£(X,g(0))) de R'y p, obtenemos la siguiente definicién para la funcién test, que con-

tiene una regla redundante:

test(X,0) — h(£(X,g(0)))
test(s(X),0) — h(s(f(X,g(0))))
test(s(X),Y) — h(s(f(X,g(Y))))

Este udltimo ejemplo muestra que la aplicaciéon del desplegado basado en narrowing
perezoso a un programa puede destruir las ventajas de las reducciones deterministas
en los programas légico-funcionales: un término que es normalizable de forma deter-
minista con respecto a un programa puede tener una evaluacién no determinista en el
programa transformado. Sin embargo, esta situacién no se plantea en nuestro ejemplo
cuando se usa marrowing necesario para construir la transformacién de desplegado.

La siguiente proposicién demuestra que esto siempre es asi.

Proposicion 3.4.19 Sea R un programa inductivamente secuencial, y e una ecua-
cion. Sea R' un programa obtenido por desplegado necesario a partir de R. Si e es
normalizable de forma determinista a true con respecto a R, entonces e es normali-

zable de forma determinista a true con respecto a R'.

DEMOSTRACION.  Como e es normalizable de forma determinista a true con res-
pecto a R, existe una derivacién de narrowing necesario e «"ﬂ: true en R. Por el
Teorema 3.4.18, existe una derivaciéon de narrowing necesario e «""»(*, true en R’ con
o = € [Var(e)]. Esto implica que o = € por la definicién de narrowing necesario. Por

tanto e es normalizable de forma determinista a ¢rue con respecto a R'. O

Esta propiedad de los programas transformados por desplegado basado en narrowing
necesario, es deseable y muy importante desde un punto de vista prédctico (a nivel de
implementacién), ya que la implementacién de pasos no deterministas es una opera-
cién costosa en los lenguajes con algin tipo de componente l6gica.

Ademsds, el indeterminismo adicional en los programas transformados puede pro-
vocar derivaciones infinitas adicionales, como se ha visto en el ejemplo anterior. Este
hecho puede tener el efecto de que algunas soluciones no puedan ser computables en

una implementacién secuencial basada en el esquema de vuelta atras (backtracking).
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Por tanto, esta propiedad es también deseable en la transformacién de programas
l6gicos puros, aunque no conocemos resultados similares a los nuestros en dicho con-
texto.

Como el desplegado perezoso de programas ortogonales (e inductivamente secuen-
ciales) genera programas que no tienen porqué pertenecer a dicha clase (corriéndose
el riesgo de perder la completitud de la transformacién), en lo que sigue pasamos a
buscar una clase de programas (mas restrictiva incluso que la de los programas induc-
tivamente secuenciales) en la que se preserve la estructura de los programas a lo largo
de la transformacién, al tiempo que el narrowing perezoso sea totalmente correcto
con respecto a los programas desplegados perezosamente.

El principal problema del narrowing perezoso cuando se usa tanto para evaluar
términos como para dirigir la regla de desplegado, es que genera pasos superfluos
e innecesarios. Esta es la razén por la que, a menudo, se dice que este tipo de
narrowing es “menos perezoso” que el narrowing necesario. Ademds, el conjunto
de variables instanciadas por un paso de marrowing perezoso es igual o menor que
aquéllas enlazadas (a términos constructores) por un paso de narrowing necesario
para un mismo objetivo (lo que implica en ocasiones la pérdida de ortogonalidad,
como hemos visto en el Ejemplo 23).

Afortunadamente, existe una clase de programas donde estos problemas del na-
rrowing perezoso (en comparaciéon con narrowing necesario) desaparecen, ya que las
estrategias perezosa y necesaria coinciden sobre dicha clase. Nos estemos refiriendo
a los programas uniformes [Zartmann, 1997], que son una variedad de los programas
inductivamente secuenciales donde aparece como maximo un tnico constructor en la
parte izquierda de cadaregla. Un programa es uniforme si cada funcién f esta definida
por una sola regla cuya parte izquierda es de la forma f(Z,) o si el conjunto de las par-
tes izquierdas de todas las reglas R; que definen f tienen la forma f(Tg, ¢;(Un; ), Zm)s
donde T, Yn,, Zm son variables diferentes entre si y los constructores ¢; son distintos
en reglas diferentes. En este 1ltimo caso, la evaluacién de una llamada a f demanda
su (k + 1)-ésimo argumento. Una definicién diferente de programas uniformes puede
encontrarse en [Kuchen et al., 1990b].

Existe una transformacion simple U de programas inductivamente secuenciales en
programas uniformes que se puede consultar en [Zartmann, 1997] y que se basa en el

aplanamiento de términos constructores anidados.

Ejemplo 24 Si R es el programa inductivamente secuencial que define la funcién
“<” del Ejemplo 7, entonces U(R) consiste en el siguiente conjunto de reglas:

0N — true
sM) <N — M<'N

M<'0 — false
M<'s(N) — M<N



3.4. DESPLEGADOS PEREZOSOS 95

donde <’ es un simbolo de funcién nuevo.

El siguiente teorema establece la correspondencia entre las derivaciones de narrowing
necesario sobre el programa original y las derivaciones de narrowing perezoso en el

programa uniforme transformado.

Teorema 3.4.20 [Zartmann, 1997] Sea R un programa inductivamente secuencial,
U(R) el correspondiente programa uniforme transformado y t un término encabezado
por un simbolo de funcion definido. FEntonces existe una derivacion de narrowing
. w * . . ,
necesario t ~ . s con respecto a R a un término encabezado por un simbolo constructor
. . . . ., . np *
s, si y solo si existe una derivacion de narrowing perezoso t ~, s con respecto a U(R).

El lema anterior nos permite garantizar que, de forma similar a lo que ocurre con
el marco de evaluacién parcial presentado en [Alpuente et al., 19991], todo progra-
ma obtenido por desplegado necesario puede obtenerse también (posiblemente con
mas pasos de transformacién) por desplegado perezoso del correspondiente programa
uniforme. Este hecho muestra de alguna manera que los beneficios obtenidos por
el desplegado necesario de un programa no pueden ser peores que los obtenidos por
un desplegado perezoso. Por otra parte, existen casos en los que el desplegado pe-
rezoso de un programa genera un programa transformado con peor comportamiento
que aquellos obtenidos por desplegado necesario (ver, por ejemplo, [Alpuente et al.,
19991], donde algunos ejemplos sobre este tema para programa parcialmente evaluados
podrian ser adaptados facilmente a nuestro contexto de programas desplegados).

El siguiente ejemplo revela que el desplegado perezoso de un programa uniforme

no es siempre un programa uniforme.

Ejemplo 25 Sea R el siguiente programa uniforme:

£(X,p) — gX)
gla) — a

El desplegado perezoso de R con respecto a su primera regla devuelve el siguiente

programa no uniforme:

f(a,b) — a
gla) — a

Afortunadamente, el programa desplegado en el ejemplo anterior si es inductivamen-
te secuencial. Esto plantea la cuestién de si el desplegado perezoso de un programa
uniforme es siempre inductivamente secuencial. El siguiente corolario responde afir-

mativamente a la pregunta.

Corolario 3.4.21 Sea R un programa uniforme. Si R' es un desplegado perezoso de

R, entonces R' es inductivamente secuencial.
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DEMOSTRACION. Ya que un programa uniforme es inductivamente secuencial y los
pasos de narrowing perezoso con respecto a este tipo de programas son también pasos
de narrowing necesario (cf. como se indica en la demostracién del Teorema 3.4.20), el
resultado es una consecuencia directa del Teorema 3.4.9. O

De esta forma, podemos garantizar que el desplegado perezoso (y también necesario)
de un programa uniforme es totalmente correcto con respecto a las respuestas calcu-
ladas por narrowing perezoso, ya que también lo es para la estrategia de narrowing
necesario, que es equivalente a la perezosa para este tipo de programas. Ademds, a
pesar de que el desplegado perezoso de un programa uniforme no siempre cae dentro
de la misma clase, el hecho de que el programa transformado si sea inductivamente
secuencial, garantiza que este puede ser transformado nuevamente en uno uniforme,
recuperandose asi el cardcter uniforme del programa original con tan sélo aplicar el
método de Zartmann [1997].

Finalmente, ya que la clase de programas uniformes para los que el desplegado
perezoso es totalmente correcto, es una subclase de los programas inductivamente se-
cuenciales, podemos concluir que el desplegado necesario es aplicable de forma segura
a una clase mayor de programas que el desplegado perezoso, lo que lo hace méas atrac-
tivo de cara a resultados practicos®. La potencia, optimalidad y amplia aplicabilidad
del desplegado necesario se verd incrementada ain més cuando se combine con otras
reglas de transformacién para construir un sistema completo de transformaciones que

iremos construyendo en los capitulos siguientes.

La transformacién de desplegado se ha mostrado muy util desde que fue concebida
y descrita por primera vez tanto en contextos funcionales como légicos puros. Sus
aplicaciones se extienden sobre una amplia gama de areas de trabajo: desde las pura-
mente tedricas (semdnticas por desplegado, composicionales, modulares, etc.) hasta
otras mds aplicadas (sintesis de programas, transformacién y/o especializacién de
programas, etc.). En el resto de este capitulo abordaremos (sin 4nimo de ser exhaus-
tivos) algunas de estas aplicaciones en nuestro contexto integrado (lenguajes 16gico-
funcionales). Basicamente, nos centraremos en el papel fundamental que puede jugar
la transformacién de desplegado (definida en términos de las diferentes estrategias de
narrowing estudiadas anteriormente) tanto a nivel de construccién de semdnticas por
desplegado como a la hora de producir evaluadores parciales y sistemas automaticos

de transformacién de programas logico-funcionales.

3En [Alpuente et al., 1999c] se puede encontrar un estudio detallado de las relaciones entre

narrowing perezoso y necesario sobre distintas clases de programas uniformes
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3.5 Semanticas por desplegado

A un nivel tedrico, el uso de la regla de desplegado como medio para caracterizar la
semantica declarativa de los programas logicos usando técnicas puramente operacio-
nales, aparece por primera vez descrito en [Levi y Mancarella, 1988]. En dicho texto,
se evidencia el hecho de que la seméntica declarativa de un programa légico, definida
de forma estdndar como el modelo minimo de Herbrand del programa, es incapaz
de capturar el observable que mejor refleja la esencia operacional de una computa-
cién logica: las respuestas computadas. A pesar de que se han descrito conceptos
mas potentes y ambiciosos de semdnticas declarativas (la asi llamada S-seméantica de
Falaschi [1988]; Bossi et al. [1994]) capaces de reflejar el comportamiento operacio-
nal asociado al observable de las respuestas computadas, es en [Levi y Mancarella,
1988] donde por primera vez se presenta la idea novedosa de concebir este tipo de
semantica como un programa transformado obtenido por una secuencia (posiblemen-
te infinita) de desplegados. Dicho programa desplegado estaria compuesto inicamente
por cldusulas unitarias que se corresponderia con la seméntica declarativa deseada.
Maés ain: la semantica por desplegado asi construida, puede verse como un progra-
ma donde cualquier objetivo puede ser “ejecutado” haciendo uso exclusivamente de
unificacién sintdctica (sin necesidad de recurrir a la resolucién SLD).

En [Bossi et al., 1994] se muestra que las transformaciones basadas o guiadas por
la semantica de un programa légico P, entre las que se incluye con especial relevancia
el desplegado, suponen una via alternativa para caracterizar la (S-)semdntica aso-
ciada al observable respuestas computadas de P. De forma similar a lo que ocurre
con la semantica por punto fijo, esta formalizacién se revela a medio camino entre la
semantica declarativa y la operacional de un programa légico, y sirve no sélo para
mostrar de forma sencilla la equivalencia entre éstas, sino también para formalizar
distintos tipos de seménticas composicionales que pueden aplicarse incluso a progra-
mas abiertos (donde el conjunto de cldusulas que definen un mismo predicado puede
estar distribuido en mdédulos independientes), lo que revierte en distintos tipos de
modularidad y paralelismo potencial de este tipo de programas.

En este apartado estudiaremos como construir una semantica por desplegado para
programas légico-funcionales con propiedades similares a las descritas anteriormente.
Para ello, y basdndonos en [Alpuente et al., 1997c], daremos una definicién especial
de desplegado que permitird alcanzar la seméntica por desplegado de un programa de
forma ma&s rapida que usando las reglas de desplegado basadas en narrowing ordinario
o impaciente vistas hasta ahora.

Como acabamos de decir, la semantica por desplegado de un programa légico P
supone una forma alternativa de describir el significado del mismo, al tiempo que dis-
fruta de dos importantes propiedades (la primera de caracter semantico y la segunda

de estilo mas procedural) que podemos resumir asi:
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1. la semdntica por desplegado de P es capaz de reflejar el comportamiento ope-
racional de P asociado al observable de las respuestas computadas, y

2. la seméntica por desplegado de P es otro programa (transformado) P’ compues-
to unicamente por hechos (clausulas unitarias o sin cuerpo) sobre el que cual-
quier objetivo puede “evaluarse” usando unificacién sintdctica, obteniéndose los
mismos resultados que usando la resolucién SLD sobre el programa original P.

Intuitivamente, al intentar adaptar estas nociones al esquema de los programas légico-
funcionales, nos encontramos primeramente con que, a nivel sintdctico, este tipo de
programas no definen relaciones (predicados) a través de clausulas sino funciones me-
diante reglas presentadas por ecuaciones, lo que implica que la semdantica que nos
interesa construir debe ser un conjunto de reglas incondicionales (sin cuerpo) en vez
de un conjunto de hechos. La siguiente cuestién que surge es saber cudl es el tipo de
ecuaciones que esperamos encontrar en la semantica por desplegado de un programa
l6gico-funcional. Esta cuestién puede ser respondida de forma razonable e intuitiva
en el contexto de los programas basados en constructores: buscamos una denotacién
que asocie a cada simbolo de funcién definido sobre pardmetros concretos (compues-
tos por constructores y variables) su valor (término constructor apropiado). Dado
que las estrategias refinadas de narrowing que hemos estudiado hasta ahora actdan
sobre programas basados en constructores, nuestro interés se centrard en alguna de
estas estrategias para definir el tipo de semdantica que nos interesa. Al centrarnos en
programas canénicos que siguen la disciplina de constructores y son completamente
definidos, tenemos que el desplegado impaciente de los mismos es correcto y completo.
Ademas, si definimos la seméntica por desplegado de un programa de este tipo como
el limite de un proceso reiterado de desplegados impacientes, obtenemos la denota-
ciéon deseada, compuesta por una serie de ecuaciones donde las partes derechas son
términos constructores. Este tipo de construcciéon no puede hacerse usando narrowing
ordinario y resulta mucho mas enrevesada cuando se utilizan otros refinamientos de
narrowing. Por ejemplo, es claro que la limitacién impuesta en los tipos perezosos
de desplegado (basados en narrowing perezoso o necesario) de no permitir desplegar
términos encabezados por constructores, implica que no siempre sera posible obtener
reglas incondicionales cuya parte derecha sean términos constructores.

Como una aplicacion relevante de la transformacién de desplegado impaciente, en
lo que sigue definimos una semdantica basada en desplegado que es capaz de caracte-
rizar las sustituciones de respuesta computada calculadas sintacticamente por narro-
wing impaciente. Esta seméntica se mostrard equivalente a la seméantica operacional
(basada en la misma estrategia de narrowing) que pasamos a definir a continuacién.

La seméntica operacional de un programa es una aplicacién del conjunto de pro-
gramas sobre el conjunto de “denotaciones” de programas tal que, dado un programa

R, devuelve un conjunto de “resultados” de las computaciones en R. Empezaremos
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formalizando una seméntica operacional no bdsica para programas légico-funcionales
que se define en términos del conjunto de todos los “valores” que pueden computar
las expresiones funcionales. Esta semdntica caracteriza completamente las respues-
tas computadas por narrowing impaciente, al tiempo que admite una formalizacién

equivalente en términos de desplegado impaciente.

Semantica operacional

Comenzamos dando una serie de definiciones auxiliares. Una ecuacién de la forma
=1y, z,y €V sedenomina ecuacion trivial. Una ecuacién plana es una ecuacion de la
forma f(z1,...,2n) = Tpt1 0 Ty, = Tpt1, donde z; # ; para todo i # j. Cualquier
objetivo g puede transformarse en otro equivalente (sin anidamientos funcionales),
flat(g), que es plano [Bosco et al., 1988].

Definicién 3.5.1 La semadntica operacional basada en marrowing impaciente de un
programa R, ON!(R) se define como:

ONIR) ={(f(z1,-- - zn) = Tnt1)0 | F(@1,--.,20) = Tpia ,{5; true en R,
yf/nex }.

Por extensién, la semdantica operacional basada en narrowing impaciente de un obje-

tivo g con respecto a un programa R, OXZ(g) se define como:
Ogl(g) = {ah}ar(g) | g ’35)9 true} .
El siguiente ejemplo ilustra la definicién anterior.

Ejemplo 26 Consideremos de nuevo el programa R del Ejemplo 11. Para obtener
ONI(R) lanzamos los objetivos 0 = Y, s(X) = ¥, nat(X) = Y e inc(X) = ¥, de tal forma
que al aplicarles las correspondientes sustituciones de respuesta computada asociadas

a sus derivaciones de éxito en R tenemos que:

ONI(R)={ 0=0, s(X) =s(X), nat(0) = true, nat(s(0)) = true,...,

inc(0) = s(0), inc(s(0)) = s(s(0)),...} .

Por otra parte, si consideramos el objetivo g = (inc(X) = s(inc(0)), entonces:

OR'(9) = {{x > s(0)}} .

El siguiente resultado establece la correspondencia exacta entre la seméantica opera-

cional de un objetivo g y la de su forma plana equivalente flat(g).

Lema 3.5.2 Sea R un programa candnico y CB-CD y g un objetivo. Entonces,

O (9) = OR(flat(g)) [Var(g)]-
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DEMOSTRACION. El resultado es una consecuencia inmediata del hecho de que
el aplanamiento preserva las respuestas computadas para la estrategia de narrowing
“basico” [Nutt et al., 1989], ya que las derivaciones de narrowing impaciente también
son bésicas. |

El siguiente resultado muestra una propiedad importante de la seméntica operacional
que estamos considerando [Julidn y Moreno, 1996]. Esta propiedad, ademds de tener
interesantes repercusiones practicas pues indica como componer de forma “parale-
la” las respuestas de dos subobjetivos para obtener la solucién final de un objetivo
compuesto, resultard de gran ayuda a la hora de demostrar la equivalencia entre la
semantica operacional definida anteriormente y la que obtendremos posteriormente
por desplegado.

Teorema 3.5.3 Sea R un programa candnico y CB-CD y g = (g1,92) un objetivo.
Entonces ON!(g) = OR1(g1) # OX1(g2).

DEMOSTRACION. La demostracién es perfectamente andloga (aunque més simple)
a la del Teorema 4.1 de Alpuente et al. [1996a]. En [Alpuente et al., 1996a], la de-
mostracién se lleva a cabo considerando narrowing condicional basico como semantica
operacional, ya que esta estrategia no permite reducir los subtérminos introducidos
por la instanciacién de variables del objetivo, lo que es la clave para conseguir el
resultado de composicionalidad. Cuando se considera narrowing impaciente como
semantica operacional, esta condicién se satisface trivialmente, ya que las sustitu-
ciones computadas son siempre constructoras [Fribourg, 1985] y, por tanto, nunca
pueden introducir téminos reducibles en los objetivos. |

El siguiente teorema establece que las sustituciones de respuesta computada de cual-
quier objetivo (posiblemente conjuntivo) g pueden derivarse de OV (R) (i.e., del com-
portamiento observable de las ecuaciones simples) por unificacién de las ecuaciones del
objetivo con las ecuaciones de la denotacién (o seméantica operacional del programa).
Como ya hemos avanzado, esta propiedad es un tipo de composicionalidad que no
se verifica para el narrowing condicional [Alpuente et al., 1996a]. Asumimos que las
ecuaciones en la denotacion estan renombradas aparte. Por otra parte, las ecuaciones
del objetivo deben ser aplanadas inicialmente, es decir, los subtérminos contenidos
en ellas deben ser previamente desanidados para conseguir que la estructura de los
términos sea directamente accesible por la unificacién. La siguiente definicién es au-

xiliar.

Definicién 3.5.4 Sea g un objetivo. Definimos la funcién split(g) = (g1, g2), donde
todas las ecuaciones triviales de g estan en g-, y g1 contiene el resto de ecuaciones

(las no triviales) de g.
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Haciendo uso de la definicién anterior y los resultados preparatorios anteriores, ya
podemos enunciar y demostrar el siguiente teorema.

Teorema 3.5.5 Sea R un programa canénico CB-CD y g un objetivo.  Sea
split(flat(g)) = (g1,92). Entonces 6 es una sustitucion de respuesta computada para
g en R siy sdlo si existe C = (eq,...,en) < ONI(R) tal que ' = mgu(g1,C) y
= (6" ft mgu(gz)) [Var(g)].

DEMOSTRACION.  Por el Lema 3.5.2, tenemos que § € OR!(g) si y solo si 6 €
OR1(flat(g)). Sea g1 = (e1,...,ex) ¥ g2 = (€xt1,...,€n). Por el Lema 3.5.3,
(flat(g) ~54 true) si y sélo si existen las siguientes derivaciones de éxito usando
narrowing impaciente: (e; 3; true), i =1,...,n, tal que 61 f} ... + 6, = 6. Por la
Definicién 3.5.1, y el hecho de que ey, ..., e, son ecuaciones no triviales aplanadas,
tenemos que e;0; € ON(R), i = 1,....k, y mgu({e1,...,er},{e161,...,exf:}) =
(@1 ft ... 1t 6). Finalmente, como egi1,...,e, son ecuaciones triviales, entonces
mgu({ert1s.-.,en}) = @k+1 .. 1 0n), lo que concluye la demostracion. |

El Teorema 3.5.5 muestra que ON'(R) es un semédntica completamente abstracta con
respecto a las sustituciones de respuesta computada, i.e., dos programas R; y Ra
con ON(R;) = ONI(R;) (bajo renombramiento) no pueden producir diferentes res-
puestas computadas. Més atin, OV (R) puede verse como un conjunto (posiblemente
infinito) de hechos (o reglas incondicionales), y las sustituciones de respuesta compu-
tada para g en R pueden determinarse “ejecutando” flat(g) en el programa ON!(R)
mediante unificacién sintactica, como si el simbolo de igualdad fuese un predicado
ordinario.

Puede ser interesante comentar que en Alpuente et al. [1996a] y Julidn y Moreno
[1996] se define e implementa (respectivamente) una semdntica operacional similar
para narrowing condicional basico. Ya que el narrowing condicional sin restricciones
es composicional con respecto a las respuestas computadas normalizadas [Hamada y
Middeldorp, 1997; Middeldorp et al., 1996], lo que es la clave para la demostracién de
Alpuente et al. [1996a], podriamos preguntarnos si los resultados de Alpuente et al.
[1996a] también se mantienen al considerar narrowing condicional sin restricciones
con respuestas computadas normalizadas como observable. Desafortunadamente, las
sustituciones de respuesta computada por narrowing sin restricciones no se preservan
a través del aplanamiento, como se muestra en [Alpuente et al., 1998a], 1o que concluye

negativamente esta cuestion.

Semantica por desplegado

A continuacién pasamos a introducir una seméntica por desplegado para programas

légico-funcionales, basada en la transformacién de desplegado impaciente que hemos
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definido en la Seccién 3.3. Con el objetivo de “agilizar” el proceso de desplegado
reiterado de un programa (que nos permita alcanzar su semdntica de forma mas
acelerada), primeramente damos una definicién extendida de la regla de desplegado

impaciente para un programa légico-funcional como sigue.

Definicién 3.5.6 (desplegado impaciente de un programa) El desplegado im-
paciente de un programa R se obtiene por desplegado impaciente de todas las reglas
de R con respecto a R. Formalmente:

Unfold"'(R)= " |J {8—r" < C)|(Cr=y) Sy (C',1' =y)}.
(I-r<=C)eER

En la definicién anterior se asume implicitamente que toda regla que no admite un
desplegado impaciente en R se mantiene tal cual en el programa transformado. Por
otra parte, nétese que la principal diferencia entre esta definicién y la Definicién 3.3.1
se encuentra en la cantidad de reglas que sufren desplegado impaciente dentro del
programa original (todas o sélo una, respectivamente).

Ahora, la aplicacion reiterada de este tipo de desplegado conduce a una secuencia

de programas equivalentes que se define inductivamente como sigue.

Definicién 3.5.7 La secuencia:
RO = R
R*Y = Unfold¥I(RY), i>0

se denomina secuencia de desplegados (impacientes) a partir de R.

El siguiente ejemplo ilustra la definicién anterior.

Ejemplo 27 Consideremos una vez mas el programa R del Ejemplo 11. Entonces,

los primeros programas de la secuencia de desplegados (impacientes) a partir de R
4,

son*:
RY={ nat(0) — true
nat(s(X)) — mnat(X)
inc(X) — s(X) < nat(X) =true }.
R ={ nat(0) — true
nat(s(0)) — true
nat(s(s(X))) — nat(x)
inc(0) — s(0)
inc(s(X)) — s(s(X)) < nat(X) =true }.

4Nétese que, por simplicidad, hemos simplificado aquellas reglas con ecuaciones que unifican
sintdcticamente en las condiciones.
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R? ={ nat(0) — true
nat(s(0)) — true
nat(s(s(0))) — true
nat(s(s(s(0)))) — true
nat(s(s(s(s(s(X))))) — nat(x)
inc(0) — s(0)
inc(s(0)) — s(s(0))
inc(s(s(0)) — s(s(s(0)))
inc(s(s(s(X)))) — s(s(s(s(X)))) < nat(X) =true }.

Cabe destacar que si interpretamos las reglas incondicionales como ecuaciones y hace-
mos la unién de todos los programads de la secuencia anterior (lo que equivalentemen-
te se corresponderia con el ultimo de ellos si ésta fuese finita) junto con el conjunto

{0 =0, s(X)=5(X)} obtenemos exactamente el conjunto de ecuaciones OV (R).

Obsérvese que, como consecuencia inmediata del Teorema 3.3.2, para programas ca-
nénicos y CB-CD tenemos que ON(R?) = ONI(RH1) i > 0.

La semdntica por desplegado de un programa se define como el limite del proceso
de desplegado descrito en la Definicién 3.5.6. A continuacién, pasamos a formalizar
este concepto de semdntica por desplegado, UN!(R), de un programa R. El principal
objetivo de esta definicién consiste en generar una denotaciéon compuesta por una
serie de ecuaciones donde las partes derechas son términos constructores.

Sea ®¢ el conjunto de ecuaciones idéntidad c(z1,...,x,) = c(x1,...,2,), para
todo simbolo constructor ¢/n € C.

Definicién 3.5.8 Sea R un programa. Entonces,
UNT(R) =3¢ U |J{(s=d)|(s » d<)eR' ydeT(C,X)}
i€Cw

donde R°, R, ... es la secuencia de desplegados (impacientes) a partir de R.

Las seméanticas operacional y por desplegado que acabamos de definir estdn fuerte-
mente relacionadas ya que ambas se basan en la misma regla de inferencia (que se
aplica a ecuaciones planas f(x1,...,%,) = T,41 para recoger las respuestas compu-
tadas por narrowing impaciente o para construir una EP usando la misma estrategia
de narrowing). Para poder establecer esta estrecha conexién necesitamos el siguiente
resultado.

Lema 3.5.9 Sea R un programa candnico y CB-CD, y R°, R, R?,... la secuencia de
desplegados (impacientes) a partir de R. Sea (ly — ro < Cy) < R° una regla tal que
existe la siguiente derivacion de éxito con narrowing impaciente (Co, 7o = y) ,l'f); true
en R, donde y ¢ (Var(lp)). Entonces existe un i > 0 tal que la regla (ly — y)0
pertenece a R y la parte derecha y8 € T(C,X).
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DEMOSTRACION.  Consideremos la siguiente derivacién de éxito por narrowing im-

paciente:

(Co,r0 =y) g, ... ~>g, (Crnyn =19) 'ggnH true

para (Co,ro = y) en R°, donde § = 6; ...60,,1. Nétese que, por la definiciéon de narro-
wing impaciente, # es una sustitucién constructora [Fribourg, 1985]. A continuacién,
demostramos el resultado por induccién sobre el nimero n de pasos de narrowing
impaciente de esta derivacién (excluyendo el paso final de unificacién sintéctica).

Sea n = 0. Consideremos dos casos: a) si la condicién Cy es true, entonces 61 =
{y = 7o}, y por tanto (I — y6;) pertenece a R°, con y6; € T(C,X); b) si Cy no es
true, entonces (por la Definicién 3.3.1) tenemos que (lo — y)6; pertenece a R', con
yh, € T(C,X).

Consideremos ahora el caso inductivo n > 0. Como el paso de narrowing impacien-
te (Co,70 = y) ~g, (C1,71 = y) puede darse en R’ entonces, por la Definicién
3.3.1, tenemos que (lofy — r1 < C;) pertenece a R!. Por el Teorema 3.3.2,
ONI(R) = ONI(RY) y como (C1,71 = y) ~>g, ... ~>g,,, true en RO, entonces
existe una derivacién de éxito con narrowing impaciente (C1,71 = y) «"5;, true para
(Ci,r1 =y) en R, tal que &' =6y ---0,,11 [Var(Cy,71 = y)]. Ya que R}, R%,R3,...
es la secuencia de desplegados (impacientes) que parte de R!, por la hipStesis de
induccién, existe un i > 1 tal que la regla (lofy — y)@' pertenece a R?, con
yd' € T(C,X). Finalmente, como (Cp,79 = y) ~»4, (C1,71 = y) en R, entonces
tenemos que (lg — 4)810' = (lo — y)b;---0,41 también pertenece a R?, lo que
completa la demostracién. O

El siguiente teorema es el principal resultado de esta seccién y formaliza el hecho
intuitivo de que, ya que la regla de desplegado (impaciente) preserva las propiedades
observables de las ejecuciones de un programa (canénico y CB-CD), podemos formular
una caracterizacién interesante y alternativa de la seméntica operacional de respuestas

computadas ONI(R) en términos de desplegado impaciente.

Teorema 3.5.10 Sea R un programa candnico y CB-CD. Entonces, UNT(R) =
ONI(R).

DEMOSTRACION.  (C) Sea (s = d) € UNI(R). Sea f/n € ¥ el simbolo de funcién
més externo de s. Ahora consideremos dos casos diferentes, dependiendo del simbolo
de funcién f:

e Si f/n € C entonces, por la Definicién 3.5.8, s = d = f(z1,...,2z,). Ahora, el
paso de narrowing impaciente f(x1,...,%,) = Tny1 ~>, true para el objetivo
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plano f(x1,...,2Zn) = Zpy1 puede darse con o = {1 = f(x1,...,2y)}. Por
tanto, por la Definicién 3.5.1, la ecuacién f(z1,...,z,) = f(x1,...,2,) también
pertenece a ONI(R).

e Si f/n € F, por la Definicién 3.5.8, existe m € w tal que (s — d <) € R™.
Entonces, podemos construir la siguiente derivaciéon de éxito por marrowing

impaciente para la ecuacién plana f(z1,...,Tn) = Tpi1:
NI NI
f@1, ..., 2n) = Tpy1 ~Re d = Tpg1 ~, true

donde R = (s —» d <) < R™, f(z1,...,2,)0 = s,y 0 = {xp41 — d}.
Finalmente, por la Definicién 3.5.1, (f(z1,...,2n) = Zpy1)f0 = (s = d) €
ONI(R™) y como ON(R) = ONI(R™) (por el Teorema 3.3.2), tenemos que
(s=d) € ONI(R).

(D) Sea (s = d) € ONI(R). Por la Definicién 3.5.1, existe f/n € X tal que se

verifica la siguiente derivacion de éxito por marrowing impaciente para la ecuacién

plana f(x1,...,2p) = Tpt1 en R:
NI NI NI NI
fl@y,. . 20) = Tpy1 ~g CoyTo = Tpg1 ~g, C1,71 = Tpg1 ~a, ... ~g,, true

donde § = 60, y (f(z1,...,20) = Tpt1)8 = (s = d). Ahora distinguimos dos

Casos separados:

e Sim =0, entonces f € C y por tanto s =d = f(xy,...,2,). Por la Definicién
3.5.8, la ecuacién f(z1,...,2,) = f(21,...,%,) pertenece a UNT(R).

e Sim > 0, entonces f/n € F. Consideremos el primer paso de la derivacién:
NI
f@1, oo, m0) = 2 ~Ro.00 C0sT0 = Tt

donde Ry = (lo = 10 < Co) K Ry lo = f(z1,...,2,)80. Por la aplicacién del
Lema 3.5.9 sobre la subderivacién (Cg, 79 = Tni1) ~>g, ... ~>g, true, tenemos
que (lo — Zpy1)01...0, pertenece a algin RY, i > 0, con 4161 ...0, €
T(C,X). Finalmente, como lg = f(z1,...,2,)00 ¥ Zny1 & Dom(6y), por la
Definicién 3.5.8, tenemos que (f(z1,...,%n) = Tpy1)0o---0m = (s = d) €
UNT(R).

3.6 Desplegado y evaluaciéon parcial

El objetivo general de las técnicas de transformacién de programas consiste en deri-

var programas “mejores” pero semanticamente equivalentes al programa original. En
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[Pettorossi y Proietti, 1996a,b] se indica que, en general, las diferentes técnicas conoci-
das de transformacion de programas declarativos (evaluacién parcial, especializacién,
“reglas + estrategias”, deforestacién, fusién, formacién de tuplas, etc.) presentan

puntos comunes (en mayor o menor medida) que se pueden resumir como sigue:

1. computacion simbdlica, expresada fundamentalmente a través de la regla de

desplegado,

2. busqueda de reqularidades via desplegado, para posibilitar pasos de plegado pos-

teriores y

3. extraccidn del programa final, lo que puede involucrar procesos de renombra-

miento, eliminacién de reglas redundantes, etc.

La evaluacién parcial (EP) es una técnica de transformacién de programas que, si-
guiendo el esquema anterior, consiste en la especializacién de un programa respecto
a ciertos datos de entrada, conocidos en tiempo de compilacién [Futamura, 1971]. El
programa resultante puede ser ejecutado maés eficientemente que el programa original
ya que, usando el conjunto de datos conocidos (parcialmente), es posible evitar algu-
nas computaciones en tiempo de ejecucion que se realizaran, una tinica vez, durante el
proceso de compilacién. Por otro lado, las técnicas de EP han demostrado también su
utilidad para la optimizacién del proceso de compilacién, asi como en el campo de la
generacién automéatica de compiladores [Jones et al., 1993], permitiendo la obtencién
de un compilador para el lenguaje a partir de su intérprete (por evaluacién parcial
del propio evaluador respecto a éste).

Las técnicas convencionales de EP para programas funcionales se basan en la re-
duccién de expresiones y en la propagacién de constantes, mientras que las técnicas
empleadas para la deduccién parcial de programas légicos explotan la propagacién de
parametros basada en unificacién. Han habido, hasta la fecha, pocos intentos de estu-
diar las relaciones entre las técnicas usadas en programacién funcional y programacion
légica [Gliick y Sgrensen, 1994]. Un tratamiento unificado del problema que establece
las bases para una comparacién precisa lo encontramos en [Alpuente et al., 1998a,b]
y diferentes refinamientos y extensiones de la EP de programas légico-funcionales en
[Alpuente et al., 1996b, 1997a; Albert et al., 1998a,b; Alpuente et al., 19991].

Por otra parte, las transformaciones de evaluacién parcial y las que se basan en
plegado/desplegado se han desarrollado de forma bastante independiente. Recien-
temente, su relacién ha sido objeto de numerosas discusiones [Lloyd, 1987; Levi y
Mancarella, 1988; Bossi et al., 1990; Leuschel et al., 1996; Pettorossi y Proietti, 1994;
Proietti y Pettorossi, 1993; Seki, 1993]. En esencia, la evaluacién parcial de un progra-
ma es un subconjunto estricto de las transformaciones basadas en plegado/desplegado,
donde el desplegado es la regla de transformacién basica que se usa para implemen-

tar el nicleo de un evaluador parcial, mientras que el plegado suele emplearse para
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realizar un postproceso de renombramiento sobre el programa especializado (como
veremos en la Seccién 4.5). Durante el proceso de EP en si; sélo se tiene una forma
limitada de plegado implicito al imponer la llamada condicién de cierre [Pettorossi
y Proietti, 1994]. De esta forma, si el desplegado puede considerarse como la base
sobre la que se implementa el método de evaluacion parcial, en el sentido contrario y
siguiendo los argumentos de Lloyd [1987], Levi y Mancarella [1988] y Alpuente et al.
[1997¢], tenemos que el desplegado de un programa se corresponde con un una evalua-
cién parcial del mismo donde no hay especializacién. En contrapartida, la evaluacién
parcial de un programa posee una menor complejidad y una mayor comprensién del

control del proceso, lo que la hace mas facilmente implementable y automatizable.

En la literatura sobre el desplegado de programas légicos, esta forma de trans-
formacién sigue un esquema que podriamos llamar “paso a paso”, al que nosotros
nos hemos adherido a lo largo de todo el capitulo. Como se cita en [Amtoft, 1992;
Gardner y Shepherdson, 1991], este método pierde cierto potencial en el sentido de
que la transformacién parece acelerarse si se permite dar varios pasos de evaluacién
(en vez de uno solo) sobre el cuerpo de la cldusula a desplegar, mientras se desarrolla
la transformacién. De hecho, en la literatura se ha propuesto una definicién mas
clara y potente del desplegado basado en evaluacién parcial, la cual permite derivar
programas equivalentes siguiendo una estrategia (mas répida) que la operacién de
desplegado “paso a paso” no puede producir [Amtoft, 1992; Gardner y Shepherdson,
1991], salvo que toda la secuencia de programas desplegados intermedios sea almace-
nada para poder considerar pasos subsiguientes de desplegado [Pettorossi y Proietti,
1994]. En términos sencillos, una operacién de desplegado que persiga estos objetivos
se basaria en la idea de evaluar parcialmente un programa con respecto a las cabezas
de todas sus cldusulas. De acuerdo con este punto de vista y recordando lo que men-
ciondbamos anteriormente, este tipo de desplegado puede verse como una evaluacién
parcial sin especializacién [Levi y Mancarella, 1988; Lloyd y Shepherdson, 1991], es
decir, sin restriccién del dominio de aplicacion de los programas transformados con
respecto a una serie de datos de entrada. Este clase de transformacién permitiria, por
ejemplo, que la cldusula p(x) < p(£(x)) pudiese ser desplegada contra si misma, ob-
teniéndose la nueva clausula p(x) < p(£(£(£(x)))), lo que no puede conseguirse paso
a paso, ya que el primer paso reemplazaria la regla original por p(x) < p(£(£(x))) y
nunca se tendria después la posibilidad de obtener un nimero par de simbolos f en
el cuerpo de ninguna cldusula desplegada.

Antes de pasar a explotar la relacién entre las técnicas de desplegado y evaluacién
parcial en el contexto integrado de los programas légico-funcionales, haremos una
breve revisién de la técnica de EP en el contexto de los lenguajes 16gico-funcionales
integrados, tomando como referencia fundamental los textos [Alpuente et al., 1998a,b,

1999¢]. Una breve panoramica y recorrido histérico sobre los métodos de EP en
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lenguajes 16gicos y funcionales puros puede encontrarse en [Vidal, 1996].

Evaluacién parcial de programas légico-funcionales

Como ya hemos comentado en el capitulo anterior, el mecanismo de ejecucién de los
programas légico-funcionales (narrowing) utiliza generalmente la unificacién para el
paso de parametros en las llamadas a funcién, consiguiéndose asi de forma automatica
el efecto de la regla de instanciacién, lo que tiene fuertes repercusiones no solo en la
operacién de desplegado definida en términos de (las diferentes estrategias) de narro-
wing, sino también por extensién en el proceso mismo de la evaluacién parcial. La
especializacién de programas basada en el mecanismo operacional de narrowing apor-
ta una visién unificada de los mecanismos de ejecucién y transformacién, que permite
desarrollar un marco simple y efectivo para la EP de programas légico-funcionales.
Siendo marrowing un mecanismo operacional bien estudiado, podemos hacer un uso
inmediato de sus propiedades, sin tener que partir de cero para caracterizar el compor-
tamiento de los métodos desarrollados (como sucede con los métodos convencionales
de EP de los lenguajes funcionales, generalmente definidos de forma ad-hoc para reali-
zar la transformacién). Mds atn, los trabajos de Alpuente et al. [1998a,b] demuestran
que es posible definir varias optimizaciones del esquema que se deben exclusivamente
al mecanismo de computacién de los programas légico-funcionales (como, por ejem-
plo, la inclusién de un proceso de simplificacién determinista durante el proceso de
EP). Debido a la posibilidad de explotar su componente funcional, la EP de un pro-
grama légico-funcional puede resultar més efectiva que la EP de un programa légico
equivalente.

En lo que sigue pasamos a detallar nuestra nocién de EP para el caso més general
de los programas logico-funcionales condicionales. Para especializar un programa R
con respecto a un término s, obtenemos un drbol (finito) de narrowing para el objetivo
“artificial” s = y, donde y es una variable nueva (i.e., y & Var(s)). La razén para usar
este tipo de objetivos es computar los distintos términos a los que se puede reducir
por narrowing el término s usando el programa R. Asi, consideramos derivaciones de

la forma:

(s =y) ~p (1, en,t = y)

donde (t = y) es la forma reducida (por narrowing) de la ecuacién inicial (s = y), y
(e1,...,en) son las ecuaciones introducidas por las condiciones de las reglas aplicadas
durante la computacién. Entonces, definimos el resultante asociado a dicha derivacién
mediante la regla:

s =t < eq,...,en.
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Definicién 3.6.1 [Alpuente et al., 1998a] Sea R un programa y s un término. Sea
D = [(s = y) ~} g] una derivacién de narrowing condicional para el objetivo ecua-
cional (s = y), y € Var(s), con respecto al programa R. Entonces el resultante de la
derivacién D es:

1. (s0 - t<=C),sig=(C,t=y);0
2. (s = y)b, si g = true.

Como puede verse, la definicién anterior de resultante parece algo més compleja que
su contrapartida para programas légicos. Veamos algunos ejemplos que ilustran esta
definicién.
Ejemplo 28 Dada la regla (f(X) - X < a = X,b = X) en R, el resultante de la
derivacién:

1(£(2) =Y ~xoez)) (@ =1(2),b

P v—£(2)} (a=£(2),b

es la regla: (£(£(Z)) — £(Z) « a=1(2),b=1£(2)).
El resultante asociado a la derivacion:

— £(2),£(2) = V)
— £(2)

Z),true)

b

£(2)=Y 705X} (a=X%b=XX=Y)

eslaregla: (f£(Y) - Y < a=Y,b=Y).
Por 1ltimo, el resultante asociado a la derivacién:

£2)=Y ~poyg (@=Xb=XX=Y)

~{xva} (true,b=a,a=Y)
es la regla: (f(a) —» a < true,b=a).

Una vez que se dispone de una definicién de resultante adecuada, la formalizacién
del concepto de EP resulta muy simple. La EP de un término s en un programa
R se obtiene construyendo un arbol de bisqueda (posiblemente incompleto)® pa-
ra el objetivo (s = y), y extrayendo posteriormente la definicién especializada —los
resultantes— asociados a las hojas del arbol. Decimos que un resultante es trivial si se
ha obtenido aplicando la regla de unificacién sintictica directamente sobre el objetivo
inicial. Notese que, cuando se usa narrowing condicional sin restricciones, siempre
aparece un resultante trivial en el proceso de especializaciéon ya que, dada la forma
del objetivo inicial, la siguiente derivacién siempre es posible: (s = y) ~y,,4) true,
y da lugar al resultante trivial s — s, que no debe ser considerado al construir la EP
de un objetivo ecuacional, tal y como aparece en la siguiente definicién de evaluacién

parcial.

5De forma similar a Lloyd y Shepherdson [1991], consideramos que las derivaciones pueden ser
potencialmente incompletas. Una rama del arbol puede ser entonces de fallo, incompleta, de éxito o
infinita.
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Definicién 3.6.2 [Alpuente et al., 1998a] Sea R un programa, s un término e y ¢
Var(s) una variable nueva. Sea 7 un arbol finito de narrowing (posiblemente in-
completo) para el objetivo (s = y) en R conteniendo al menos un nodo distin-
to de la raiz. Sea {h; | i = 1,...,k} el conjunto de hojas no falladas de 7 y
R'={r;}™,, m < k, el conjunto de resultantes no triviales asociados con las deriva-
ciones {(s = y) ~+'4, hi | i =1,...,k}. Entonces, el conjunto R’ es una evaluacion

parcial de s en R (usando ).

Esta definicion se puede extender de manera inmediata a conjuntos de términos y a
objetivos ecuacionales arbitrarios. Asi, una evaluacién parcial de un conjunto finito
de términos (médulo variantes) S en un programa R (o EP de R con respecto a S) se
define como la unién de las evaluaciones parciales de los elementos de S en R. A su
vez, la evaluacién parcial de un objetivo ecuacional (s1 = 1,...,8, = t,) en R con-
siste en la EP del conjunto de términos {s1,...,sp,t1,...,tn} en R. A continuacién
recogemos los resultados de correccién y completitud de la evaluacién parcial (basa-
da en narrowing condicional sin restricciones) que se establecen en Alpuente et al.
[1998a]. Recordamos primeramente que un término t es lineal si ninguna variable
aparece repetida en t. Abusando de esta notacién, podemos extender este concepto
a un conjunto de términos S diciendo que S es lineal si todos los términos que lo

componen son lineales.

Teorema 3.6.3 (correccién y completitud de la EP)
Sea R un programa candnico, g un objetivo, S un conjunto finito de términos y R’

una evaluacidn parcial de R con respecto a S. Entonces,

1. (CORRECCION) Si g~} true es una derivacidn de narrowing condicional en R’
entonces existe una derivacion de narrowing condicional g ~p, true en R tal
que 0" < 6 [Var(g)].

2. (compLETITUD) SiS es lineal y R'U{g} es S-cerrado entonces, si g ~> true es
una derwacion de narrowing condicional en R entonces existe una derivacion

de narrowing condicional g ~*, true en R' tal que o' < o [Var(g)].

El resultado anterior puede reforzarse anadiendo el prerrequisito de independencia

basado en el de solapamiento) que pasamos a definir a continuacion.

Definicién 3.6.4 (solapamiento) Un término s solapa a un término ¢ si existe un
subtérmino no variable s|, de s tal que s|, y t unifican. Si s = ¢, requerimos que ¢

sea unificable con un subtérmino propio no variable de s.

Definicién 3.6.5 (independencia) Un conjunto de términos S es independiente,

si no contiene términos s y t en S tal que s solapa a t.



3.6. DESPLEGADO Y EVALUACION PARCIAL 111

Teorema 3.6.6 (correccion fuerte de la EP [Alpuente et al., 1998a])

Sea R un programa confluente, g un objetivo, y S un conjunto finito e independiente
de términos. Sea R' una evaluacién parcial de R con respecto a S tal que R' U
{9} es S-cerrado. Si g ~ true es una deriacién de narrowing condicional en R'

entonces eziste una derivacidn de narrowing condicional g ~}, true en R tal que

0' =6 [Var(g)).
Por su parte, la completitud fuerte de la evaluacién parcial se formula como sigue.

Definicién 3.6.7 (programa ultra-lineal [Vidal, 1996))

Una regla de reescritural — r < s; =t1,...,8, = t, es ultra-lineal, si la secuencia
(r,s1,t1,...,8n,tn) NO contiene ocurrencias multiples de una misma variable. Un
SRTC es ultra-lineal si sélo contiene reglas ultra-lineales.

Teorema 3.6.8 (completitud fuerte de la EP [Vidal, 1996])

Sea R un programa confluente y ultra-lineal, g un objetivo, y S un conjunto finito
y lineal de términos. Sea R' una evaluacidn parcial de R con respecto a S tal que
R'U{g} es S-cerrado. Si g ~} true es una derivacién de narrowing condicional en

R entonces existe una derivacidn de narrowing condicional g ~, true en R' tal que

0' =6 [Var(g)].

Una vez conocido el concepto y las propiedades de la evaluacién parcial de progra-
mas légico-funcionales, en el siguiente apartado pasamos a establecer las diferentes
conexiones existentes entre este tipo de transformacién y la operacién de desple-
gado. Bésicamente, la idea consiste en comprobar que todo programa desplega-
do R’ es sintdcticamente idéntico (bajo renombramiento) a otro obtenido por una
evaluacién parcial del programa original correspondiente R con respecto a un con-
junto de términos S, donde S = {f(z1,...,zn) | (f(t1,...,tn) — 7 < C) €
R, y z; # x;, para todo i # j}. La evaluacién parcial concreta a la que nos estamos
refiriendo se construye como sigue. En primer lugar, para todo término f(z1,...,z,) €
S cuyo simbolo de funcién mas externo no coincide con el simbolo de funcién mas
externo de la parte izquierda de la cabeza de R, la evaluacion parcial se obtiene cons-
truyendo un arbol de narrowing en el que todas las ramas se cortan al final del primer
nivel (obteniéndose como resultantes reglas de R). En otro caso, la evaluacién parcial
se obtiene cortando las ramas del arbol de narrowing al final del primer nivel para
todas las reglas excepto R, y continuando las ramas que usan R un nivel maés.

En general, aunque no siempre, una evaluacién parcial definida en los términos
anteriores es equivalente a una serie de operaciones de desplegado, siempre y cuando
ambas técnicas se basen en la misma estrategia refinada de narrowing y se apliquen

sobre la misma clase de programas. Esta misma relacién serd explotada de forma
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inmediata en la demostraciéon del Teorema 3.3.2, para el caso del desplegado basado
en narrowing impaciente. El resultado también se verifica de forma sencilla para las
estrategias perezosa y necesaria (ver [Alpuente et al., 1997a; Albert et al., 1998a,b;
Alpuente et al., 1999f] para un estudio detallado de especializaciones basadas en ambos
tipos de estrategias perezosas de narrowing).

Los principales problemas se presentan cuando se utiliza la relacién de narrowing
(condicional) sin restricciones para definir tanto el desplegado como la evaluacién
parcial de un programa. En este caso, no siempre se satisface que el primero pueda
expresarse en funcién de la segunda técnica, tal y como muestra el siguiente ejemplo

inmediato.

Ejemplo 29 Sea R el siguiente programa compuesto por una sola regla:

R':

mientras que ninguna evaluacién parcial de R genera un programa sintacticamente
equivalente, ya que (al menos) la unica regla de R siempre se reproduce en cualquier

programa especializado.

Unicamente cuando se da una definicién generalizada de desplegado basado en narro-
wing condicional volvemos a recuperar la relacién deseada con la técnica de evaluacién

parcial, como pasamos a estudiar en el siguiente apartado.

Desplegado generalizado con narrowing condicional

A continuaciéon pasamos a extender la nocién de desplegado basado en narrowing
condicional que vimos en la Secciéon 3.2, para obtener una definicién més general
que nos permita establecer la relacién existente entre este nuevo tipo de desplegado

generalizado y la evaluacién parcial de un programa.

Definicién 3.6.9 (desplegado generalizado de una regla) Sea R un SRTC y
R=( — r < (C) < R una regla del mismo. Definimos el desplegado generali-
zado de la regla R dentro del programa R como:

Gen-Unfr(R) =Unfr(R)U{(l — 4)8 | 0 = mgu(C U {r =y}) # fail}.

Notese que el desplegado basado en narrowing condicional y el desplegado generalizado
de una regla dentro de un programa, coinciden en el caso de que mgu(C U{r = y}) =

fail. Intuitivamente, la regla que se afiade (cuando es posible) al desplegado normal
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para obtener el generalizado, puede verse como una versién “comprimida” de la regla
original que se despliega: en realidad la nueva regla es incondicional, pero resume
(gracias a la aplicacién de la sustitucién 6) en la parte derecha de su cabeza, toda la
informacién que aparece en el cuerpo de la regla original. Ademds, para el caso de
reglas incondicionales, mgu({true,r = y}) nunca es fail, lo que implica que las reglas
incondicionales desplegadas siempre se reproducen en los programas transformados.
Finalmente, si para una regla R = (I — r < C) tenemos que Gen-Unfr(R) = @
entonces no existen derivaciones de éxito partiendo de (C,r = y) en R.

El siguiente ejemplo ilustra la definicién anterior y senala la principal diferencia
con respecto a la Definicién 3.2.2.

Ejemplo 30 Consideremos de nuevo el programa R del Ejemplo 12. El desplegado
generalizado de la primera regla de R es:

1(x) = gXx)
f(X) — ¢ < f(a)=c

que contiene la regla original desplegada. Gracias a este hecho, el objetivo (f(a) = ¢)
calcula la respuesta (normalizada) € tanto en el programa original R como en el que se
obtiene por desplegado generalizado, a diferencia de lo que ocurria con el desplegado

ordinario, donde la computacion entraba en un bucle infinito.

Una transformacién de desplegado que siempre reprodujera la regla original desple-
gada en el programa transformado seria trivialmente completa, pero de poca utilidad
a efectos précticos. Sin embargo, eso no ocurre en general con nuestro desplegado
generalizado, ya que con la nueva definicién tUnicamente se reproduce (una versién
“comprimida” de) la regla original en el programa transformado cuando es estric-
tamente necesario para preservar la completitud de la transformacién. A partir de
ahora consideramos que la relacién de narrowing condicional aplica de forma priori-
taria la regla de unificaciéon sintdctica sobre un objetivo cuando el conjunto completo
de ecuaciones que lo componen es unificable [Middeldorp y Hamoen, 1994].

Ahora estamos en condiciones de definir el desplegado generalizado de un programa

con respecto a una de sus reglas como sigue.

Definicién 3.6.10 (desplegado generalizado de un programa)
El desplegado generalizado de un programa R con respecto a una de sus reglas R se
define como:

Gen-Unfold(R,R) = (R — {R}) UGen-Unfr(R).

El siguiente ejemplo ilustra la definicién anterior.
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Ejemplo 31 Consideremos el siguiente programa R:

£(0) — 0 (Ry)
gXyY) — Y <« f(Y)=X (Ry)

Entonces
Gen-Unfold(R,R1) =R

mientras que Gen-Unfold(R, Rs) es:

£0) — o0 (R1)
g(X,0) & 0 « 0=X (Rs)
gf(v),Y) — Y (Ra)

Noétese que la regla R4 puede verse como una versién comprimida de R> que, por otra
b
parte, nunca apareceria en el desplegado ordinario de R.

El desplegado ordinario y el generalizado de un programa R con respecto a una de
sus reglas R no coincide en general para todas las estrategias de narrowing. Para
el caso de narrowing condicional, si Unfold(R,R) y Gen-Unfold(R,R) se refieren
respectivamente al desplegado normal y generalizado de un programa R con respecto
a una de sus reglas R, tenemos que Unfold(R,R) C Gen-Unfold(R,R). De esta
forma, Gen-Unfold(R, R) es completo siempre que lo sea Un fold(R, R).

En lo que sigue, pasamos a probar la equivalencia entre la evaluacién parcial y el
desplegado generalizado basado en narrowing condicional. Esto nos permitira demos-
trar diferentes tipos tipos de correccion y completitud para el desplegado generalizado
bajo condiciones sencillas y méas débiles que las requeridas para el desplegado ordina-
rio visto en la Seccién 3.2, apoydndonos en las propiedades de la evaluacién parcial
basada en narrowing condicional que se estudia en [Alpuente et al., 1998a]. Comenza-
mos formalizando una caracterizacién alternativa de Gen-Unfold(R, R) en términos
de evaluacién parcial. Intuitivamente, la definiciéon basada en evaluacién parcial del
desplegado generalizado se fundamenta en la idea de evaluar parcialmente un progra-
ma con respecto a las partes izquierdas de las cabezas de las reglas del mismo [Lloyd
y Shepherdson, 1991].

Definicién 3.6.11 (desplegado generalizado de una regla usando EP)

Sea R un programay R = (I — r < () < R una regla del mismo. Sea f/n
el simbolo de funcién més externo de I. Sea s = f(z1,...,2,), con x; # x;, para
todo i # j. El desplegado generalizado basado en evaluacién parcial de R en R,
EP-Unfr(R) es una evaluacién parcial del término s en R obtenida a partir de un
arbol de narrowing T para s donde todas las ramas de 7 tienen un solo nivel para
todas las reglas de R excepto las ramas que comienzan con la regla R que tienen dos

niveles de profundidad.



3.6. DESPLEGADO Y EVALUACION PARCIAL 115

La siguiente proposicién es la clave para demostrar la correccién del desplegado ge-
neralizado, ya que establece la correspondencia precisa entre la evaluacién parcial y

este tipo de desplegado, que explotaremos posteriormente.

Proposicién 3.6.12 Sea R un SRTC, y R = (f(t1,...,tn) = r < C) < R una
regla del mismo. Entonces, Gen-Unfr(R)U(Rr —{R})= EP-Unfr(R), donde Rgr
denota al subconjunto de reglas (f(t},...,t)) — r' < ') < R. Ademds,
Gen-Unfold(R,R) = (R — {R}) UGen-Unfr(R) = (R — {R}) U EP-Unfr(R)S.

DEMOSTRACION. Procedemos por separado con las dos implicaciones de la propo-

sicién.

(CQ)SeaR=(l - r< ()< RyseaR € Gen-Unfr(R). Por la Definicién 3.6.9,

existe un paso de narrowing:

Duny = [(C,r =y) ~ g]

talque: 1)) R =0 — ' < C"),sig=(C",r" =y);02) R' = (I = )b, si g = true.
Ahora podemos construir la siguiente derivacién de narrowing condicional:

DEP = [f(xlv e 7mn) =Y 1.1,r0 (C;r = y) g g]

donde f/n) € ¥ es el simbolo de funcién més externo de l 'y f(z1,...,2,)0 = 1.

Es inmediato comprobar que la regla desplegada asociada a Dy,s y el resultante
asociado a Dgp son equivalentes (bajo renombramiento) y, por tanto, R’ € EP-
Unfr(R). Finalmente, como la EP de f(zi,...,z,) se construye de tal forma que
todas las ramas del arbol de narrowing se cortan en el primer nivel para todas las
reglas excepto R, entonces el conjunto de reglas (Rr — {R}) también estd incluido en
EP-Unfr(R), lo que completa la demostracion.

(C) Es perfectamente anélogo al caso anterior, utilizando de nuevo la equivalencia

entre los resultantes asociados a Dgp y las reglas desplegadas asociadas a Dy,¢. O

Los resultados de correccién del desplegado generalizado se siguen directamente de
los resultados sobre EP que hemos descrito anteriormente, ya que las condiciones de
cierre, linealidad e independencia requeridas en ellos (ver de nuevo [Alpuente et al.,
1998a]) para la correccién de la EP se satisfacen automdticamente sobre el conjunto
de términos parcialmente evaluados cuando se genera el desplegado generalizado de

un programa R.

SEsta tdltima equivalencia se verifica porque, a pesar de que el conjunto (Rg — {R}) no esté
incluido en Gen-Unfgr(R) y si en EP-Unfr(R), dicho conjunto se une a los dos anteriores en la
componente (R — {R}) para generar, en ambos casos, Gen-Unfold(R, R).
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Teorema 3.6.13 (completitud) Sea R un SRTC candnico y sea R € R una regla
del mismo tal que el desplegado generalizado de R con respecto a R es el programa
transformado R' = Gen-Unfold(R,R). Sea g un objetivo. Si g ~} true es una de-
rivacion de narrowing condicional en R entonces existe una derivacion de narrowing

condicional g ~, true en R' tal que §' < 6 [Var(g)].

DEMOSTRACION. Por la Proposicién 3.6.12, R’ puede obtenerse también como una
evaluacién parcial de R con respecto a S, donde S = {f(z1,...,2n) | (f(t1,...,tn) —
r< C) €R,yax; #x;, para todo i # j}. La evaluacién parcial se construye como
sigue. Primero, para todo término f(zi,...,z,) € S cuyo simbolo de funcién mas
externo no coincida con el simbolo de funcién més externo de la parte izquierda de
la cabeza de R, la evaluacion parcial se obtiene construyendo un arbol de narrowing
en el que todas las ramas se cortan al final del primer nivel (obteniéndose as{ como
resultantes reglas de R). En otro caso, la evaluacién parcial se obtiene podando las
ramas del arbol de narrowing en el primer nivel para todas las reglas excepto R,
y continuando las ramas que usan R un solo nivel mas. Por la construccién de S,
tenemos que S es lineal y R U {g} es S-cerrado, para todo objetivo g. De esta forma
el resultado se verifica con tan solo aplicar el Teorema, 3.6.3. O

Como una consecuencia del Teorema 3.6.13, el desplegado generalizado aplicado so-
bre programas candnicos es completo para la semdantica del £-modelo minimo de
Herbrand. El siguiente ejemplo muestra que el requerimiento de noetherianidad no

puede eliminarse de las condiciones del Teorema 3.6.13.

Ejemplo 32 Sea R el siguiente programa confluente que no cumple la condicién de
noetherianidad:

f(X) —

a —

b =

g(a,b) — ¢

g(X,X) <g(XX)=c

El desplegado generalizado de R con respecto a su primera regla es el programa
transformado R':

a — b
b — a
— C

Ahora, el objetivo f(a) = c es evaluado con éxito en R devolviendo la respuesta

normalizada €, mientras que falla en R’.

La correccién y completitud fuertes del desplegado generalizado se formula usando la

condicién de ultra-linealidad.
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Teorema 3.6.14 (correccién y completitud fuertes) Sea R un programa con-
fluente y sea R € R una regla del mismo tal que el desplegado generalizado de R
con respecto a R es el programa transformado R' = Gen-Unfold(R,R). Sea g un
objetivo. Entonces,

1. (CORRECCION FUERTE) Si g ~ true es una derivacion de narrowing condicional
en R' entonces existe una derivacién de narrowing condicional g ~, true en R tal
que 0’ =6 [Var(g)].

2. (COMPLETITUD FUERTE) Si R es ultralineal entonces, si g ~ true es una deri-
vacion de narrowing condicional en R entonces existe una derivacion de narrowing
condicional g ~*, true en R' tal que o' = o [Var(g)].

DEMOSTRACION. La demostracién es similar a la del Teorema 3.6.13, reemplazando
el uso de del Teorema 3.6.3 por el uso de los Teoremas 3.6.8 y 3.6.6, obteniéndose asi

la misma respuesta computada en lugar de una mas general. O

El siguiente ejemplo ilustra la necesidad de la restriccion de linealidad. Intuitivamente,
esta condicién evita la posible duplicacién de términos a través de la instanciacién de

variables repetidas en una reduccién de narrowing.

Ejemplo 33 Consideremos el siguiente programa R confluente y decreciente pero no

ultra-lineal:

£(X,2) — gXXz) « gXXzZ)=c
a — b

gla,b,c) —
g(b,b,W) — ¢

El desplegado generalizado de R con respecto a su primera regla es el programa

transformado R':

f(b,Z) — g(b,b,Z) <« c=c
f(b,2) — ¢ < gM,b,Z2)=c
a — b
g(a,b,c) — ¢
g(b,b,2) — ¢

Ahora, el objetivo f(a,Z) = c obtiene como respuesta computada (normalizada) la
sustitucién {Z — c} en R, mientras que en R’ solo puede computarse la respuesta

mas general {Z — W}.

Desplegado impaciente y EP

Cuando en la definicién de evaluacién parcial que hemos dado anteriormente se reem-

plaza la relacién narrowing sin restricciones por la de marrowing impaciente para
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construir los arboles de desplegado, es posible establecer la relacién precisa entre esta
forma de EP y el tipo de desplegado estudiado en la seccién 3.3, lo que es la clave
para la demostracién de la correccién y completitud fuertes de esta tultima transfor-
macion. En este caso, la conexion existente entre ambas técnicas de transformacion es
mis satisfactoria que para el caso de narrowing condicional sin restricciones. Comen-
zamos recordando el resultado de correccién total fuerte para la evaluacion parcial
(EP) de programas impacientes (y que luego extenderemos de forma segura para la
transformacién de desplegado) que se establece en [Alpuente et al., 1996b]. Para es-
tablecer la correccién de fuerte de la transformacién es necesario exigir la condicién
de independencia (Definicién 3.6.5).

Teorema 3.6.15 [Alpuente et al., 1996b] Sea R un programa canénico y CB-CD, S
un conjunto finito y lineal de patrones y g un objetivo. Sea R' una evaluacidn parcial

de R con respecto a S tal que R' U{g} es S-cerrado. Entonces,

. . . . NI * . .,
1. (CORRECCION FUERTE). Si S es independiente y g ~», true es una derivacion de
. . . NI * . ., .
narrowing impaciente en R' entonces g ~ . true es una derivacion de narrowing
impaciente en R, donde §' =6 [Var(g)].

. N * . ., . .
2. (COMPLETITUD FUERTE). Si g ~»y true es una derivacidn de narrowing impa-
. NI * . ., . . .
ciente en R entonces g ~p true es una deriacion de narrowing impaciente en
! [
R', donde 8' = 6 [Var(g)].

La correccién y completitud fuertes del desplegado impaciente estudiado en la seccién

3.3 puede demostrarse ficilmente gracias al teorema anterior.

Teorema 3.6.16 (correccién y completitud fuertes) Sea R un SRTC candnico
y CB-CD. Sea R € R wuna regla del mismo y sea p € FPos(R) la posicién de un
subtérmino mds interno de R, tal que el resultado de desplegar R con respecto a
la posicién p de R es el programa transformado R'. Sea g un objetivo. Entonces,
g ,l'i); true es una derivacion de narrowing impaciente en R, sii g 3;, true es una
derivacion de narrowing impaciente en R', donde 8' = 6 [Var(g)].

DEMOSTRACION. A continuacién probamos por separado las dos implicaciones del
teorema:

(«=) Correccién fuerte. Este caso se demuestra de forma perfectamente andloga al
Teorema 3.2.9, mostrando simplemente que cada paso de narrowing impaciente en R’
también puede realizarse usando una o dos reglas de R. En efecto, sea go «“1>Ru’9u g"
un paso de marrowing impaciente en R'. Si R"” € R, entonces el resultado es cierto
trivialmente. En otro caso, por la Definicién 3.3.1 existen dos reglas R,R' € R
y una posicién mas interna p € FPos(R) tal que R" es el resultado de desplegar

la posicién p de R usando R’'. A su vez, como el Lema 3.2.8 se cumple también
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para narrowing impaciente (ya que toda computacién impaciente es a su vez un caso
particular de marrowing condicional), entonces sabemos que existe la derivacién de
narrowing impaciente go ~ g9 g ~[r.¢') g en R, donde g" = g' y 6" = 66’ [Var(go)],
como queriamos demostrar.

(=) Completitud fuerte. Procedamos ahora con la completitud del desplegado
impaciente. Sea R = (I — r < () la regla desplegada en R, donde (f/n) €
3 es el simbolo de funcién més externo de I. En primer lugar, y de acuerdo con
la Definicién 3.3.1, puede verse facilmente que el conjunto de reglas obtenidas al
desplegar la ocurrencia més interna p de R con respecto al programa R, coincide con
una evaluacién parcial de {f(z1,...,2,)} en R obtenida a partir de las siguientes
derivaciones de narrowing impaciente:

fly,...,x) =y ’51.17}%70 (C,r=y) ’gpﬂ’ﬂ g

donde f(z1,...,2,)0 =1y R' < R.

Por otra parte, como hemos indicado anteriormente, el programa desplegado R’
puede obtenerse también a través de una evaluacién parcial de R con respecto a S,
donde S = {f(z1,....20n) | (f(t1,...,tn) > r<=C)ER, vy x; # x;, para todo i # j}.
La evaluacién parcial concreta a la que nos estamos refiriendo se construye como sigue.
En primer lugar, para todo término f(zi,...,z,) € S cuyo simbolo de funcién mas
externo no coincide con el simbolo de funcién més externo de la parte izquierda de
la cabeza de R, la evaluacion parcial se obtiene construyendo un arbol de narrowing
impaciente en el que todas las ramas se cortan al final del primer nivel (obteniéndose
como resultantes las propias reglas de R). En otro caso, la evaluacién parcial se ob-
tiene cortando las ramas del arbol de narrowing impaciente al final del primer nivel
para todas las reglas excepto R, y continuando las ramas que usan R un nivel maés.
Por construccién de S, tenemos que S es lineal y RU{g} es S-cerrado, para cualquier
objetivo g. Por tanto, el resultado que queremos demostrar se verifica con tan sélo

aplicar el Teorema 3.6.15. O

3.7 Conclusiones

En esta secciéon resumimos los principales resultados presentados en este capitulo y
mostramos el importante papel que juega la regla de desplegado en el sistema de
transformacién de programas légico-funcionales que completaremos mas adelante.
El desplegado de un programa declarativo se entiende, en general, como el proceso
en virtud del cual una regla (o cldusula) del mismo es sustituida por un nuevo conjunto
de reglas obtenidas a partir de la original realizdndose sobre ésta uno (o varios) pasos
de ejecucién simbdlica. Para el caso de programs légico-funcionales, esta clase de

evaluacion simbdlica se realiza usando narrowing, lo que aporta una visién unificada
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de los mecanismos de ejecucién y transformacién de este tipo de programas, al tiempo
que, debido a la posibilidad de explotar su componente funcional, el desplegado de
un programa légico-funcional resulta mas efectivo que el de un programa légico equi-
valente. A su vez, el desplegado de programas légico-funcionales basado en (alguna
variante de) narrowing también subsume (y mejora) los procesos de instanciacién y

desplegado por reescritura de los programas funcionales puros.

Debido a que el mecanismo de narrowing admite diferentes refinamientos, es po-
sible definir tantas instancias de la regla de desplegado como variantes de narrowing
queramos utilizar para dirigir el proceso. Cada refinamiento del desplegado exige di-
ferentes condiciones de aplicabilidad y disfruta de distintas propiedades que han sido
investigadas exhaustivamente en este capitulo y que pasamos a resumir a continua-
cién.

El desplegado basado en narrowing condicional sin restricciones no preserva, en
general, el significado computacional de los programas transformados (con respecto
a los originales), incluso si nos restringimos a requerimientos tan razonables como
son observar tUnicamente las respuestas normalizadas en programas confluentes. En
general, la transformacién es siempre parcialmente correcta pero es necesario exigir
confluencia, linealidad por la izquierda, decrecimiento y una condicién de cierre para
asegurar la completitud de la transformacién (referida a respuestas normalizadas).
En particular, la combinacién de la linealidad por la izquierda y el L-cierre garantiza
que es posible realizar posteriores desplegados sobre programas previamente transfor-

mados sin pérdida de correccién.

Por otra parte, la estrategia de narrowing impaciente es correcta y completa con
respecto al conjunto de soluciones constructoras bésicas sobre programas canénicos,
basados en constructores y completamente definidos (CB-CD). Por extensién, el des-
plegado impaciente de un programa que cumpla estas condiciones, disfruta de resul-
tados fuertes de correccién y completitud con respecto al mismo tipo de semdntica,
lo que puede demostrarse facilmente gracias a la relacién existente entre este tipo de
transformacién y la evaluacién parcial basada en la misma estrategia sobre la misma

clase de programas.

A diferencia de los tipos de desplegado anteriores, marcados por el cardcter ter-
minante de los programas, el uso de estrategias perezosas de narrowing como nucleo
de la regla de desplegado permite trabajar con programas no terminantes. Este tipo
de desplegado exige que la parte derecha de la cabeza de toda regla a desplegar no
sea un término encabezado por un constructor. Por una parte, cuando el desplegado
se define en términos de un narrowing perezoso (sin refinar) sobre el tipo de progra-
mas para los cuales dicho célculo es correcto y completo (programas ortogonales), la
transformacién genera programas que no estan dentro de la misma clase, con lo que

se corre el riesgo de que las ejecuciones perezosas sobre los mismos no sean comple-
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tas. Adn cuando se asume que el programa desplegado es ortogonal, los resultados
de correccién no son tan fuertes como se hubiese deseado.

Por otro lado, al dirigir el desplegado con una estrategia refinada de narrowing
perezoso, como es el narrowing necesario, se obtienen resultados de correccién y com-
pletitud fuertes al tiempo que la transformacién preserva la clase natural de programas
sobre los que se define la propia estrategia de narrowing necesario (inductivamente
secuenciales). Ademas, el desplegado necesario de un programa genera menos reglas
redundantes que el perezoso e incluso es capaz de incrementar el grado de determi-

nismo de los programas transformados.

Existe una clase de programas donde las estrategias perezosa y necesaria coinciden:
los programas uniformes [Julidn, 2000; Zartmann, 1997]. Para esta esta subclase
de los programas inductivamente secuenciales, ambos tipos de desplegado presentan
resultados de correccién similares. A pesar de que el desplegado perezoso de un
programa uniforme no cae siempre dentro de la misma clase, el hecho de que el
programa transformado si sea inductivamente secuencial garantiza que éste puede ser
transformado nuevamente en uniforme, recuperdndose asi el cardcter uniforme del

programa original.

La transformacién de desplegado se ha mostrado muy 1til desde que fue conce-
bida y descrita por primera vez tanto en contextos funcionales como 1égicos puros.
En este capitulo hemos mostrado el importante papel que juega esta regla de trans-
formacién (definida en términos de las diferentes estrategias de narrowing estudiadas
anteriormente) tanto a nivel de generacién de semanticas como a la hora de pro-
ducir evaluadores parciales y sistemas automaticos de transformacion de programas

l6gico-funcionales.

Como aplicacion de la transformacion de desplegado impaciente, en este capitulo
hemos definido una semdntica basada en desplegado que es capaz de caracterizar
las sustituciones de respuesta computada calculadas sintacticamente por narrowing
impaciente. La semdntica por desplegado de un programa se define como el limite
del proceso de desplegado impaciente y su principal objetivo consiste en generar una
denotacién compuesta por un conjunto de ecuaciones donde las partes derechas son
términos constructores. Esta caracterizacién disfruta de dos propiedades importantes:
a) la seméntica por desplegado de un programa R es capaz de reflejar el comporta-
miento operacional de R asociado al observable de las respuestas computadas, y b)
la semdntica por desplegado de R es otro programa (transformado) R’ compuesto
Unicamente por reglas incondicionales sobre el que cualquier objetivo puede “eva-
luarse” usando unificacién sintactica, obteniéndose los mismos resultados que con

narrowing impaciente sobre el programa original R.

Por su parte, la transformacién de evaluaciéon parcial y las que se basan en

plegado/desplegado se han desarrollado de forma bastante independiente, aunque
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su relacién ha sido objeto recientemente de numerosas discusiones. Si el desplegado
puede considerarse como la base sobre la que se implementa el método de evaluacion
parcial, en el sentido contrario y siguiendo los argumentos de Lloyd [1987], Levi y
Mancarella [1988] y Alpuente et al. [1997¢], tenemos que el desplegado (generalizado)
de un programa se corresponde con una evaluacién parcial del mismo donde no hay
especializacion, lo que redunda en su mejor comprensién y aplicabilidad (sobre todo
cuando se combina con la operacién de plegado). En contrapartida, la evaluacién
parcial de un programa posee una menor complejidad y un mayor control del proceso,
lo que la hace més facilmente implementable y automatizable.

En general (aunque no siempre), una evaluacién parcial definida en los términos
anteriores es equivalente a una secuencia de operaciones de desplegado, siempre y
cuando ambas técnicas se basen en la misma estrategia refinada de narrowing y se
apliquen sobre la misma clase de programas. Este resultado se verifica de forma sen-
cilla para las estrategias impaciente, perezosa y necesaria, pero no cuando se utiliza la
relacién de narrowing (condicional) sin restricciones. Unicamente cuando se da una
definicién generalizada de desplegado basado en narrowing condicional volvemos a re-
cuperar la relacion deseada con la técnica de evaluacion parcial. Esta nueva nocién de
desplegado tiene la particularidad de poder reproducir en el programa transformado
(una versién comprimida de) la regla desplegada si resulta estrictamente necesario
para preservar la completitud de la transformaciéon. Concretamente, exigiendo con-
fluencia y ultralinealidad, es posible establecer una equivalencia total entre este tipo

de desplegado y la técnica de evaluacién parcial.

A diferencia de la evaluacién parcial de programas, las técnicas de transformacion
de programas basadas en la aproximacién “reglas + estrategias” de Burstall y Dar-
lington [1977] no persiguen la especializacién de un programa ni restringen el dominio
de aplicacién de los programas transformados (con respecto a los originales) aunque si
comporten el objetivo comiin de conseguir programas transformados semédnticamente
equivalentes y mas eficientes que los originales. Los sistemas de tranformacién que se
obtienen con esta aproximacién gozan de una mayor potencia en este sentido pudiendo
conseguir optimizaciones no alcanzables mediante técnicas de EP, aunque en general
adolecen de poseer un menor grado de automatizaciéon. La regla de desplegado juega
un papel fundamental en este tipo de sistemas de transformacién que pasaremos a
discutir a continuacién. Los principales resultados que recogeremos aqui, adaptados
al campo de los lenguajes 1égico-funcionales, son originales de [Alpuente et al., 1997c,
1999e].

Siguiendo la aproximacién basada en reglas + estrategias de Burstall y Darlington
[1977] (ver también [Pettorossi y Proietti, 1996b] para un estudio actual y detalla-
do de esta técnica de transformacién tanto en programas logicos como funcionales

puros), consideramos un programa inicial Ry que es transformado “paso a paso” en
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un nuevo programa final R,,. Hablamos entonces de una secuencia de transforma-
ciones (Ro,...,Ry) en la que cada programa R;;1 se obtiene a partir del programa
inmediatamente precedente R; mediante la aplicacién de una regla de transforma-
cién elemental. A lo largo de todo el proceso, la semantica del programa inicial debe
preservarse, lo que implica la necesidad de que cada regla aplicada disfrute “per se”
de propiedades de correcciéon parcial y completitud (bajo una serie de condiciones de
aplicabilidad). Por supuesto, también estamos interesados en que el programa final
sea mas eficiente que el original, aunque este apartado no concierne intrinsecamente
a la definicién de las propias reglas, sino més bien al orden “cronolégico” en que son
aplicadas, es decir a la heuristica o “estrategia” utilizada para conducir el proceso de
transformacién. Este tltimo proceso exige un cierto tipo de control externo que no
siempre es automatizable totalmente y que, en general, precisara de cierto grado de
interaccién entre el sistema y el usuario.

Al asumir esta nocién genérica de sistema de transformacién (basado en dos com-
ponentes: reglas y estrategias), encontramos al menos tres diferencias fundamentales
con otros modelos comunes de transformacién, como son, por ejemplo, los evaluadores

parciales de programas:

1. la necesidad de describir el proceso de transformacién paso a paso en base a una

secuencia de transformaciones elementales (reglas)

2. un menor grado de automatizacién a la hora de implementar las estrategias que
guian el proceso (estrategias) y

3. un mayor potencial de optimizacién, ya que es posible mejorar programas si-
guiendo estrategias (como la formacién de tuplas) que no son implementables

por evaluacién parcial.

Por otra parte, las nociones de computaciéon simbdlica y bisqueda de regularidades
presentes en practicamente todas las técnicas de transformacién existentes [Pettorossi
y Proietti, 1996a,b], aqui se evidencian con mayor claridad, ya que las reglas de plega-
do y desplegado implementan fielmente estos conceptos, al tiempo que constituyen el
nicleo de todo sistema de transformacién basado en “reglas + estrategias”. De hecho
a estos sistemas también se les conoce cominmente como sistemas basados en plegado
y desplegado [Tamaki y Sato, 1984; Bossi y Cocco, 1993; Pettorossi y Proietti, 1996a,b;
Sands, 1996], por el papel crucial que juegan ambas reglas en el sistema general. La
presencia auxiliar de otras reglas de menor peso en estos sistemas (que, no obstante,
a veces resultan imprescindibles) normalmente se justifica por sus implicaciones a la
hora de hacer més sencilla la tarea de enunciar las condiciones de aplicabilidad del
plegado y desplegado (introduccién/eliminacién de definiciones), facilitar la aplica-
cién de los mismos (reemplazamiento algebraico, leyes) o permitir la implementacién

de estrategias sofisticadas como la formacién de tuplas (abstracciones).
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Centrandonos en el importantisimo papel que juega el desplegado dentro de este
tipo de sistemas, diremos que esta regla describe e implementa de forma fidedigna
el concepto de computacion simbdlica. Esto es asi porque, en esencia, la aplicacion
de la regla de desplegado a un programa supone “ejecutar” las (partes derechas)
de las reglas del mismo, “adelantando y agilizando” asi ejecuciones futuras sobre
objetivos concretos, lo que revierte a veces en una mayor eficiencia de los programas
transformados. Ademads, si somos capaces de demostrar la correccién de la propia regla
de desplegado (como hemos hecho anteriormente), tendremos también garantizada la
correccién de los programas transformados mediante ésta. El binomio “eficicencia
+ correccién” parece pues més que asequible en aquellos sistemas de transformacion
equipados con reglas de desplegado definidas en esta linea.

Por otra parte, la aplicacion reiterada de la regla de desplegado siguiendo una
estrategia apropiada dentro de una secuencia de transformaciones, se intercala muy
frecuentemente entre la bisqueda de regularidades (con la ayuda de otras reglas de
menor peso). Este hecho debe entenderse como la necesidad de encontrar en las
partes derechas de las reglas transformadas expresiones “similares” a (instancias de)
las partes derechas de otras reglas, posibilitando de esta manera un proceso posterior
de plegado que permita obtener definiciones recursivas y eficientes de las funciones de

los programas trasformados.

Ejemplo 34 Consideremos el siguiente programa R que define las clasicas funciones
append y doubleappend para concatenar dos y tres listas, respectivamente:

append(nil,L) — L (
append(H:T,L) — H:append(T,L) (R2)
doubleappend(L1,1L2,L3) — append(append(L1,L2),1L3) (R;3)

Con la pretension de obtener una version recursiva de doubleappend, procedemos a

desplegar la regla R3 en R, obteniendo el nuevo par de reglas:

doubleappend(nil,L1,L2) — append(L1,L2) (R4)
doubleappend(H:T,L1,L2) — append(H: append(T,L1),L2) (Rs)

Un nuevo desplegado sobre R5 genera la regla:

doubleappend(H: T,L1,L2) — H: (append(append(T,L1),L2) (Rs)

Obsérvese que, tras esta serie de computaciones simbdlicas o desplegados, hemos
obtenido una regla (la regla Rg) que presenta una regularidad en su parte derecha:
el término subrayado en la misma es una instancia de la parte derecha de la regla

original R3. En este momento, y tras un paso de plegado, obtenemos la regla:

doubleappend(H: T,L1,1L2) — H:doubleappend(T,L1),L2) (Ry)
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que, junto con Ry, constituye una definicién recursiva y eficiente de la funcién
doubleappend.

Este ejemplo ilustra el papel importante del desplegado (y también del plegado)
en el seno de un sistema de transformacién. Mas adelante veremos que, con algunas
modificaciones, este ejemplo cae dentro de la estrategia conocida como composicién

(ver Seccién 5.3.1).

Como se apunté en el primer capitulo de esta tesis, uno de los principales objetivos de
este trabajo consiste en la definicién de un sistema de transformacién para programas
logico-funcionales. Ya que la regla de desplegado muestra su mejores propiedades
cuando se define en términos de narrowing necesario (lo que viene avalado por sus ex-
celentes propiedades de correccion bajo condiciones de aplicabilidad poco restrictivas
y los resultados de optimalidad que presenta: generacién de reglas no redundantes,
derivaciones de longitud minima, etc.), en lo que sigue invertiremos el mayor esfuerzo
en construir un sistema de transformacién (que se basa y extiende al original de Tama-
ki y Sato [1984] para programas légicos) sobre sistemas de reescritura inductivamente
secuenciales que hace uso de la regla de desplegado necesario.






Capitulo 4

Plegado

La regla de plegado junto con la de desplegado constituyen el niicleo de todo sis-
tema de transformacién basado en la contraccién o expansién, respectivamente, de
subexpresiones dentro de un programa usando las definiciones del mismo (o de otro
programa precedente en la secuencia de transformacion).

Aunque con algunas matizaciones, en general, la transformacién de plegado de
un programa declarativo se considera la operacién inversa de la transformacion de
desplegado, es decir, se espera que un paso de desplegado seguido del paso de ple-
gado correspondiente (y viceversa) devuelva el programa inicial (o practicamente el
mismo). Sin embargo, es necesario hacer algunas puntualizaciones respecto a este
hecho. Intuitivamente, para conseguir el efecto comentado de inversibilidad o reversi-
bilidad total, es necesario exigir como minimo que todas las reglas involucradas en una
transformacién de plegado pertenezcan al mismo programa, al tiempo que se necesita
poder plegar un conjunto de reglas simultdneamente para obtener una unica regla
transformada. Cabe destacar que esta ultima condicién es justo la contraria a la que
se verifica en el desplegado (donde una sola regla se despliega originando un conjunto
de reglas desplegadas), ya que solamente de esta forma puede alcanzarse el resultado
inverso esperado. Estas condiciones no son siempre requeridas a la hora de definir
algunos tipos de plegado, lo que da lugar a distintas variantes de esta operaciéon que
poseen una capacidad desigual con respecto a su potencial para la optimizaciéon de
programas.

En términos generales, si el desplegado de una regla (cldusula) en un programa
funcional (l6gico) reemplaza una llamada a funcién (4tomo) por su respectiva de-
finicién (aplicando la correspondiente sustitucién), el plegado reemplaza un cierto
fragmento de cédigo por la llamada a funcién (4tomo) apropiada. Mds exactamente,
la operacién de plegado consiste en la sustitucién, en la parte derecha de una regla,

de una expresién o un conjunto de llamadas a funcién (junto con un conjunto de
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condiciones ecuacionales, si estamos hablando de programas condicionales), por una
expresion o llamada a funcién semanticamente equivalente. Esta operacién se utiliza
generalmente en las técnicas de transformacién de programas para “empaquetar” las
reglas desplegadas y detectar definiciones recursivas implicitas. También es comun
su uso en las técnicas de evaluacion parcial cuando éstas se formulan en términos de
transformaciones de plegado/desplegado [Pettorossi y Proietti, 1994].

En general, y a diferencia del desplegado, el proceso de plegado es menos depen-
diente no ya sélo del paradigma declarativo que estemos considerando (l6gico puro,
funcional puro o légico-funcional) sino también del mecanismo operacional asociado
a las computaciones (resolucién SLD, reescritura o narrowing, respectivamente). En
particular, en nuestro contexto integrado, las diferentes variantes de marrowing no
afectan sustancialmente a la definicién o propiedades del plegado. Es mads, resultan
insignificantes las diferencias derivadas de utilizar distintas variantes del narrowing en
las formulaciones del plegado (salvo, claro estd, en las reversibles), siendo ésta la razén
principal por la que en este capitulo distinguiremos diferentes versiones del plegado
basadndonos prioritariamente en los criterios comentados en los parrafos anteriores.
Comenzamos este capitulo haciendo un breve recorrido histérico sobre los anteceden-
tes del plegado en contextos funcionales y logicos puros, y motivando el problema de

la formulacion de esta regla en un contexto integrado.

4.1 Motivacion y antecedentes

La primera formulacién a la regla de plegado (andlogamente al caso del desplegado)
es original de Burstall y Darlington [1977]. El plegado aqui se refiere a programas
funcionales puros, entendidos como conjuntos de ecuaciones recursivas, y se define

textualmente como sigue:

Si E=E"yF =F' son ecuaciones y existe alguna ocurrencia de F' que
es instancia de E', entonces se reemplaza por la instancia correspondiente

de E, obteniendo F"' y aniadiendo la ecuacion F = F" .

Obsérvese la similitud de esta definiciéon con su homéloga del desplegado vista en
el capitulo anterior. La principal diferencia esta en el hecho de que ahora el proceso de
transformacién puede verse como un paso de reescritura dado sobre la parte derecha
de la ecuacién que se pliega, pero utilizando la ecuacién plegante en sentido inverso.
De esta forma, la operacién de plegado procede en direccion contraria a los pasos
usuales de reduccidn, es decir, la reescritura se realiza aplicando la regla previamente
invertida.

En esta primera aproximacion no se hace explicito el hecho de que es conveniente

retirar la regla plegada del conjunto resultante de ecuaciones para, de esta forma,
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intercambiarse por la regla transformada correspondiente. Obsérvese que tampoco
se indica directamente de qué programas se extraen las reglas involucradas en la
transformacién. En este sentido, tal y como muy acertadamente sefiala Sands [1996],
existe un punto importante que no esté detallado, pero que es esencial en la practica,
en la definicién estdndar de plegado: un paso de plegado que siempre reemplaza
una instancia del cuerpo de una definicién de una funcién f por la correspondiente
instancia de una llamada a funcién, pero que no es capaz de plegarla haciendo uso de
una versién anterior de la funcién f (como ocurre por ejemplo en [Courcelle, 1990])

nunca puede generar una definicién recursiva directa y eficiente de la misma.

En el trabajo de Burstall y Darlington [1977] no se dan resultados de correccién
ni completitud para esta regla de transformacién (ni para ninguna otra), lo cual no
es sorprendente (méxime al tratarse de un trabajo pionero), ya que en general la
operacién de plegado es mucho mas compleja que el desplegado, si se pretende que
sea conservativa, es decir, correcta. Es bien conocido el hecho de que el plegado sin
restricciones de un programa funcional (o 16gico) puro no es, en general, conservativo
o correcto [Amtoft, 1992; Bossi y Cocco, 1993; Pettorossi y Proietti, 1994; Seki, 1993;
Tamaki y Sato, 1984], incluso cuando se considera la semantica mas simple posible.
Mientras que la correccién de la transformacién es facilmente demostrable, no ocurre
lo mismo con la completitud, ya que el plegado puede introducir un tipo de recursién
no terminante en los programas transformados. Un ejemplo clésico es el plegado de
la segunda regla del programa funcional R = {£f(0) — 0, £(N+ 1) — £(N)} con
respecto a si misma. Esta operacién genera el programa transformado R’ = {£(0) —
0, £(N+ 1) = £(N+ 1)}, que deja indefinido £(N) para todo N > 0.

Han habido algunos otros desarrollos en este mismo contexto funcional puro (ver
por ejemplo los trabajos de Kott [1985]; Scherlis [1981]; Courcelle [1990]; Zhu [1994]),
aunque quizds el texto mds interesante y moderno sea el de Sands [1996], donde
se presenta un tipo de plegado (basado en marcas) que es correcto y completo con
respecto a la semantica de valores constructores basicos, bajo condiciones que no
resultan excesivamente restrictivas, en programas funcionales perezosos con orden

superior.

Por otra parte, en la literatura relacionada con las transformaciones de programas
16gicos, vuelven a manifestarse todas las dificultades que estaban presentes en el caso
funcional. En particular, se repite el problema relacionado con la terminacién de los
programas plegados. Sirva como ejemplo el cldsico programa légico P = {p(X) <
a(X)., a(a).}, donde si plegamos la primera cldusula de P con respecto a s{ misma,
obtenemos el programa transformado P’ que contiene la regla p(X) < p(X), de forma
que el objetivo <= p(X) entra en un bucle en P’ mientras que tiene éxito en P con

respuesta computada {X — a}.
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La primera adaptacién de la regla de plegado al contexto 1égico puro se debe a
Tamaki y Sato [1984], donde se extienden las ideas originales de Burstall y Darlington
[1977], perfilandose asi las condiciones de aplicabilidad que permiten probar el caracter
correcto y completo de la transformacién para la seméntica basica (modelo minimo
de Herbrand) de los programas légicos. Més atin, Kawamura y Kanamori [1990],
demuestran que la misma definicién de plegado (con ligerisimas variaciones) preserva

también la semantica mas general de las respuestas computadas.

A partir del trabajo inicial de [Tamaki y Sato, 1984] se han descrito diferentes
formulaciones de la operacién de plegado en el contexto logico puro. Las diferencias
dependen principalmente de la forma de derivar la equivalencia entre la conjuncién

de dtomos que van a ser plegados y las llamadas correspondientes.

El caso més simple se presenta cuando tal equivalencia se deriva directamente de
una cladusula que pertenece al mismo programa sobre el que se realiza la operacién
de plegado [Gardner y Shepherdson, 1991; Maher, 1987a; Pettorossi y Proietti, 1994].
Por ejemplo, en [Gardner y Shepherdson, 1991] se presenta un tipo de plegado que,
bajo ciertas condiciones, puede deshacerse mediante un paso de desplegado apropiado
(la inversibilidad se verifica cuando este paso de desplegado devuelve una sola regla).
Este hecho simplifica enormemente las demostraciones de correccién de la transforma-
cién (que se obtienen directamente a partir de la correccién del desplegado), pero se
requieren unas condiciones de aplicabilidad que son muy restrictivas, al tiempo que el
poder de optimizacién del sistema de transformacién queda reducido drasticamente.

Por otro lado, el plegado reversible que se define en [Pettorossi y Proietti, 1994]
requiere que los conjuntos formados por las reglas a plegar y las reglas usadas para
realizar el plegado sean disjuntos, ademaés de pertenecer al mismo programa. Los pasos
de plegado dados de esta forma son totalmente reversibles, ya que después de un paso
de plegado, siempre existe otro de desplegado que restituye el programa inicial. Las
condiciones que se requieren para garantizar la correccién del proceso son sintacticas y
muy faciles de comprobar pero, a menudo, son muy restrictivas (ya que, en un sistema
de transformacion de programas, las reglas que deben ser plegadas pueden haber sido

modificadas o eliminadas del programa durante las transformaciones previas).

Por todo ello, y al igual que ya ocurre en la primera aproximacién de Tamaki y
Sato [1984], en un buen nimero de propuestas para la transformacién de programas
légicos (ver, por ejemplo, [Bossi y Cocco, 1993; Seki, 1993; Pettorossi y Proietti, 1994,
1996b]), los dos conjuntos de clausulas utilizados en una operacién de plegado pueden
pertenecer a programas distintos. O bien, en el caso més restrictivo, las clausulas ple-
gantes deben pertenecer al primer programa de una secuencia obtenida por sucesivas
transformaciones, al estilo de Kawamura y Kanamori [1990]. En ambas situaciones,
el caracter no reversible del plegado definido en estos términos se revela crucial para

conseguir optimizaciones efectivas. Curiosamente, en las diferentes formulaciones de
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esta clase de plegados potentes pero no reversibles, es suficiente con exigir que la se-
cuencia de atomos a plegar dentro de una cldusula sea una mera instancia del cuerpo
de la clausula plegante. De esta forma este tipo de plegado utiliza emparejamiento
de patrones en vez de unificacion para implementar y llevar a cabo la transforma-
cién, simplificAndola de forma similar a lo que ya ocurre en programacién funcional
y (sorprendentemente) sin perder por ello ningiin poder de optimizacién.

En el contexto integrado de la programacién 1égico-funcional, para garantizar que
se preservan las propiedades de terminacién y correccién del plegado, su aplicacién
debe ser restringida también por condiciones apropiadas, lo que en ocasiones depende
de la seméantica que en cada caso se pretenda preservar. Tales restricciones pueden
afectar a la propia secuencia de transformaciones que sufre un programa (como ocurria
en los trabajos de [Kawamura y Kanamori, 1988; Kott, 1985; Tamaki y Sato, 1984]
para el caso 16gico puro) y/o pueden expresarse sélo en términos de las propiedades que
cumplen los programas, independientemente a veces de su historia de transformacion

(como ocurria también en el caso de [Bossi y Cocco, 1993; Bossi et al., 1992]).

Ejemplo 35 Consideremos el siguiente programa légico-funcional R:

f(O) — 0 (Rl)
g(0) — 0 (Ra)

La regla Ry puede ser plegada usando la regla R;, obteniéndose el programa trans-
formado R':

£0) = 0 (R)
g(0) — £(0) (Ry)

Ahora, el objetivo g(X) = Y tiene éxito con respuesta computada {Y — £(0), X + 0}
en el programa R', mientras que en el programa original R nunca se computa una
respuesta igual (o mds general) para el mismo objetivo.

Dada la gran cantidad de variantes del plegado que se han presentado en los contextos
l6gicos y funcionales puros, en lo que sigue pretendemos adaptar a nuestro contexto
integrado sélo las aproximaciones més significativas. Bdésicamente los criterios de

diferenciacién més importantes son dos':

e la posibilidad de plegar varias cldusulas (o reglas) simultaneamente —lo que
se conoce como plegado disyuntivo—, o sélo una de ellas de una vez —plegado

conjuntivo—, y

1Otros criterios adicionales que no vamos a considerar aqui permitirian tomar en cuenta el caracter
recursivo de las reglas involucradas en el proceso de plegado [Kanamori y Fujita, 1987; Tamaki y
Sato, 1986; Roychoudhury et al., 1999], la transformacién de programas con negacién [Aravindan y
Dung, 1995; Seki, 1991, 1993], el tratamiento y aplicacién de otros problemas practicos [Bossi et al.,
1990; Boulanger y Bruynooghe, 1993; Pettorossi et al., 1997].
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¢ la condicién de que todas las reglas involucradas en el plegado pertenezcan o no

a un mismo programa.

En funcién de estos criterios, las tres préximas secciones de este capitulo se organizan

como sigue:

1. En la Seccién 4.2 presentamos una versién del plegado reversible inspirada en
el plegado in-situ descrito en [Pettorossi y Proietti, 1998], que es disyuntivo
y utiliza reglas de un tnico programa. Dado que la nocién de reversibilidad
siempre se entiende con respecto a un tipo de desplegado concreto, en nuestro
caso lo hacemos con arreglo al desplegado impaciente descrito en la Seccién 3.3
del capitulo anterior. La razén para adoptar esta postura estriba en el hecho
de que solamente en este caso se obtiene una formulacién del plegado que es
practicable bajo condiciones de aplicabilidad razonables.

2. La Seccién 4.3 introduce una variante conjuntiva del plegado, eliminando la po-
sibilidad de que sean varias las reglas plegadas simultdneamente. En general,
se obtiene de esta forma un plegado (similar al definido por Gardner y Shep-
herdson [1991] para programas ldgicos) que no siempre es reversible en general,
pero que sigue considerando reglas de un nico programa, lo que todavia no es

suficiente para dotar a la operacién del poder de optimizacién deseado.

3. Finalmente, en la Seccién 4.4 se formula una extensién y adaptacién del plegado
clésico de Tamaki y Sato [1984] a un contexto declarativo integrado. El tipo
de plegado asi obtenido permite el uso de diferentes programas para extraer
las reglas plegantes y plegadas, al tiempo que es conjuntivo. Esta variedad de
plegado es obviamente irreversible y goza de todo el potencial suficiente para
optimizar programas inductivamente secuenciales al combinarse junto con el
desplegado necesario descrito en la Seccién 3.4.2 del capitulo anterior (junto
con otras reglas de transformacién que introduciremos posteriormente).

Cerraremos el capitulo comentando algunas aplicaciones de esta transformacién (en
particular, estudiaremos el rol del plegado en el seno de un sistema de transformacion
y de un sistema de especializacién basado en evaluacion parcial en la linea de Alpuente
et al. [2000b]) y resumiendo los principales resultados obtenidos.

4.2 Plegado reversible

Como ya vimos en capitulos anteriores, una caracteristica sustancial de la estrategia
de narrowing impaciente es que la funcién de seleccién para elegir la posicion mas

interna explotada en cada paso hace uso de un indeterminismo de tipo don’t care.



4.2. PLEGADO REVERSIBLE 133

Ello implica que en el desplegado impaciente de una regla del programa, es suficiente
con considerar una unica posicién més interna para desplegar, independientemente
de que existan varias ocurrencias seleccionables. Esta es una caracteristica positiva
del desplegado impaciente que, ademads, también resulta de gran utilidad a la hora
de definir un tipo de plegado reversible cuyos efectos puedan ser anulados por un
eventual desplegado impaciente posterior. De esta forma, se puede dar una definicién
simplificada de este tipo de plegado en la que se considera un conjunto de reglas a
plegar, pero sélo una posicién mas interna (“innermost”) plegable.

Es importante destacar que esta propiedad no se verificaria si persiguiéramos la
inversibilidad usando una estrategia de narrowing con indeterminismo don’t know
(i.e., que explota varias posiciones en cada paso, como es el caso del desplegado sin
restricciones, el perezoso y el necesario), ya que se arrastraria este nuevo grado de
indeterminismo (ademas del asociado al hecho de usar varias reglas plegantes) sobre
la definicién de plegado. En otras palabras, no sélo seria necesario considerar un
conjunto de reglas a plegar, sino también un conjunto (no necesariamente unitario)
de posiciones plegables. En aras de simplificar la definicién de plegado reversible (que,
por lo demds, nunca es del todo sencilla), nos limitamos pues a hacerlo tomando como
base el narrowing impaciente.

A continuacién, introducimos nuestra definicién de plegado reversible, que puede
verse como una extension al caso légico-funcional del plegado reversible de Pettorossi
y Proietti [1998] definido para programas légicos. Como ya hemos avanzado, hemos
elegido una forma de plegado impaciente que se beneficia de las ventajas que ya dis-
fruta la propia regla de desplegado impaciente, al tiempo que se consigue igualmente
preservar las respuestas computadas.

Cabe destacar que la definicién todavia presenta dos fuentes de indeterminismo.
La primera surge en la eleccién de las llamadas plegables, mientras que la segunda
viene asociada a la seleccién de una generalizacién (llammada plegante) de las cabezas
de las definiciones de funcién que se usan para sustituir las llamadas plegables. En
la siguiente definicién usamos la notacién Pos(R) para referenciar el conjunto de
posiciones de la parte derecha o de la condicién de una regla R, mientras que con RJ[t],
nos referimos a una regla que se obtiene por reemplazamiento del término asociado a

la posicién p € Pos(R) por el término t.

Definicién 4.2.1 (plegado reversible) Sea R un programa. Sean {Rj,...,R,}
< R (las “reglas plegables”) y Rgey = {R},..., R} < R (las “reglas plegantes”) dos
conjuntos disjuntos de reglas de programa (renombradas), con R} = (I} — r} < C}),

i=1,...,n. Sea R una regla?, p € Pos(R) una posicién de la regla R y ¢ un patrén

2En términos sencillos, R viene a ser el “esqueleto comtin” de las reglas empleadas en el paso de
plegado. La posicién p de R actia como un apuntador al “hueco” donde se incorpora la llamada
plegante.
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tales que, paratodoi=1,...,n:
1. 0, = mgu({l} = t}) # fail,
2. R, = (l — T, <= C;,Cl)el y R[T;]p = (l — T, <= C,), y

3. para cadaregla R' = (I' = 7’ < (") < R no perteneciente al conjunto Rgcf,
mgu({l' =t}) = fail.

El plegado reversible del programa R con respecto al conjunto de reglas plegables
{R1,...,R,} usando R4y como conjunto de reglas plegantes, es el programa trans-

formado R’ definido como sigue:
RI = (R - {Rla ey Rn}) U {Rfold};
donde Ryo1q = R[t]p.

Intuitivamente, nuestro plegado reversible actiia en la direccién contraria a los pasos
de marrowing que se aplican en una operaciéon de desplegado. En tales pasos de
narrowing, para un unificador concreto del redex y la parte izquierda de la regla
explotada, se da un paso de reescritura sobre el redex instanciado, a continuacién se
afiaden a la regla desplegada las condiciones de la regla desplegante y, finalmente,
se aplica la sustitucién computada por narrowing. Aqui, simplemente se procede
de forma simétrica: primero se “desinstancian” (generalizan) las reglas plegables, a
continuacién se eliminan las condiciones de las reglas plegantes aplicadas y, finalmente,
se realiza un paso de reduccién contra las cabezas invertidas de las reglas plegantes.

El siguiente ejemplo ilustra la definicién de plegado reversible.

Ejemplo 36 Consideremos el siguiente programa canénico y CB-CD R:

£fX) —  s(X) <h(s(X)) =0 (Ry)

£(s(z)) — s(s(0) «z=0 (R2)
num(Y) — Y <h(Y)=0 (R3)
num(s(s(Z))) — s(s(0)) <« Z=0 (R4)

Si plegamos las reglas {R1, R2} de R con respecto a Rgey = {Rs3, R4} usando R =
(f(X) — 0O) y ¢t = num(s(X)), obtenemos el siguiente programa transformado R':

f(X) — num(s(X)) (Rfota)
num(Y) — Y <h(Y) =0 (Rs)
num(s(s(Z))) — s(s(0)) <Z2=0 (R4)

La Definicién 4.2.1 se refiere a un tipo de plegado que posee las siguientes carac-

teristicas:
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1. es disyuntivo, ya que el conjunto de reglas plegantes R4, no tiene por qué ser
unitario,

2. los conjuntos de reglas plegables y plegantes pertenecen al mismo programa, y

3. ademads, dichos conjuntos son disjuntos.

Es facil ver que las dos primeras condiciones son precondiciones necesarias, aunque
no suficientes, para obtener una version reversible del plegado. Al anadir la tercera
condicién, obtenemos lo que en [Pettorossi y Proietti, 1998] se conoce como plegado
“in-situ”, que a su vez ya habia sido denotado como reversible en [Pettorossi y Proietti,
1994], pues efectivamente lo es en programacién légica (aunque no es cierto en un
contexto integrado).

Para conseguir el objetivo deseado de reversibilidad en el contexto 16gico-funcional,
aparte de los requerimientos anteriores, en nuestra definicién de plegado impaciente
hemos anadido una nueva condicién de aplicabilidad para asegurar el caracter rever-
sible de la transformacién: el término ¢ que reemplaza a las llamadas plegables ha de
ser un patron.

Obsérvese que este ultimo requerimiento es nuevo en el contexto légico-funcional
con respecto a cualquier tipo de plegado conocido y ya adelanta la correspondencia
de esta operacién con su contrapartida del desplegado impaciente, atin cuando en la
definicién no se ha hecho una referencia explicita a la propia estrategia de narrowing
impaciente. Esta condicion es clave para demostrar la propiedad de inversibilidad
que asegura que un programa plegado puede ser desplegado nuevamente por un paso
impaciente volviendo asi al programa original.

El siguiente lema formaliza la condicién de reversibilidad, mostrando que los pasos
de plegado pueden deshacerse mediante pasos de desplegado impaciente apropiados.
Esto nos permitird demostrar, posteriormente, la correccién y completitud de la trans-
formacién.

Lema 4.2.2 Sea R un programa candnico y CB-CD. Sea R’ es el resultado de plegar
el conjunto de reglas plegables {R1,...,R,} usando Rgey como conjunto de reglas
plegantes. Sea Ryo1q la nueva regla introducida en R' por el paso de plegado. Entonces
existe una posicion p € FPos(Rjoq) asociada a un patrén tal que R es el programa
obtenido por el desplegado impaciente de la regla Ryo1qa € R’ con respecto a su posicion
penR.

DEMOSTRACION.  Sea Rgey = {R},....,R,} < R,con R, = (I, —» r; < Cl),i=
1,...,n. Por la Definicién 4.2.1, Ryqq es de la forma R]t],, donde R = (I — r < C)
es una regla, p € Pos(R) es una posicién de R® y t es un patrén tal que, para todo
1=1,...,n:

3Por simplicidad, consideramos que p € Pos(C) y, por tanto, que C|, =t (el caso en el que t es
un subtérmino de r es perfectamente anédlogo).
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1. 8; = mgu({l}; = t}) # fail,
2.Ri=(1 = r<C,C[r]p)bi, y

3. para cada regla R' = (I' — 7’ < (') < R no perteneciente al conjunto Rgcf,
mgu({l' =t}) = fail.

Ahora demostramos que {Rj,...,R,} es precisamente el conjunto de nuevas reglas
que se obtienen al desplegar la regla R4 a la posicién p en R, ya que el lema se sigue
directamente de este hecho. Primeramente, ya que {R1,..., Ry} ¥ Rges sOn conjuntos
disjuntos, tenemos que las reglas de Rqcs siguen perteneciendo a R'. Ademds, como
R[t], = (I = r < CJt]p) y t es un patrdén, entonces puede darse el siguiente conjunto
de pasos de narrowing impaciente:

(Cltlpsm =y) ~p.rp0. (CLClrilp.m = y)b;

parai = 1,...,n. Ademds, como no existe ninguna regla en (R — Rg.s) cuya parte
izquierda unifique con ¢, entonces no existen mds pasos de marrowing impaciente
posibles para (C[t],,7 =y) en R’ a la posicién p. Finalmente, por la Definicién 3.3.1
de desplegado impaciente, tenemos que el desplegado de la regla R¢qq a la posicién
p en R’ genera el conjunto de reglas {(I — r < C},Clri],)0; | i =1,...,n} =
{Ry,...,R,}, lo que completa la demostracién. a

Ejemplo 37 Consideremos de nuevo el programa plegado R' del Ejemplo 36. Si
ahora desplegamos la regla Rqq de R’ con respecto a la llamada a funcién num(s(x)),

entonces obtenemos de nuevo el programa inicial R.

Como consecuencia del Lema 4.2.2 anterior, tenemos que los efectos de un desplegado
impaciente pueden a su vez ser deshechos por un paso de plegado impaciente reversible

apropiado, tal y como se enuncia en el siguiente corolario:

Corolario 4.2.3 Sea R un programa candnico y CB-CD. Si R' es el resultado de
desplegar la regla R a la posicion mds interna p € Pos(R) usando Rqcy como conjunto
de reglas desplegantes, entonces R es el programa obtenido por el plegado impaciente
del conjunto de reglas plegables {Ry,...,R,} usando Rgcy como conjunto de reglas
plegantes en R', donde {R1,..., Ry} es el nuevo conjunto de reglas introducidas en

R’ por el paso de desplegado impaciente.

Apoyandonos en los resultados anteriores, estamos en condiciones de probar de forma

sencilla la correccion y completitud fuertes de la transformacién de plegado reversible.

Teorema 4.2.4 (correccién y completitud fuertes) Sea R un SRTC candnico
y CB-CD, R' un programa obtenido por plegado reversible de R y g un objetivo.
Entonces, g «"5; true es una derivacion de narrowing impaciente en R, si y sélo si

g «"3;, true es una derivacién de narrowing impaciente en R', donde 6’ = 6 [Var(g)].



4.3. PLEGADO NO REVERSIBLE 137

DEMOSTRACION. Este resultado es consecuencia directa del Teorema 3.3.2 y el Lema,
4.2.2. En primer lugar, por el Lema 4.2.2, siempre existe una regla Ryoq € R' y una
posicién p de dicha regla tales que R se obtiene al desplegar R’ con respecto a la regla
Ryo1q sobre la posicién p. En segundo lugar, por la correccién y completitud fuerte
del desplegado impaciente, expresada en el Teorema 3.3.2, obtenemos el resultado que
queremos demostrar. a

Los Teoremas 4.2.4 y 3.3.2 muestran que es factible la construccién de un sistema
de transformacion de programas canénicos y CB-CD basado en las reglas de plegado
impaciente reversible y desplegado impaciente que es capaz de preservar la seméntica
de respuestas computadas para este tipo de programas. Si bien de esta forma que-
dan resueltos los problemas de correccién del sistema, no ocurre lo mismo con la
capacidad “optimizadora” del mismo. Es mds, como es bien conocido, todo sistema
de transformacién equipado con un solo tipo de plegado, que ademads es reversible,
tiene un poder optimizador muy limitado ya que, entre otras dificultades, las reglas
que interesaria usar como plegantes no es frecuente que se encuentren en el mismo
programa que las plegables. En los apartados siguientes nos proponemos investigar
nuevas versiones del plegado que, a cambio de perder el cardcter reversible, superan
estas deficiencias.

4.3 Plegado no reversible

En esta seccién describimos un tipo de plegado que, a diferencia del anterior, ya
no es siempre reversible (debido a que no es disyuntivo). Aunque la potencia de
optimizacién de la transformacién todavia es muy limitada, el nuevo tipo de plegado
puede verse como un primer paso para la consecucién de la version mas potente y
flexible que veremos en la Seccién 4.4. La inspiracién en esta ocasién proviene del texto
de Gardner y Shepherdson [1991], donde se describe un tipo de plegado conjuntivo
en el que las reglas plegables y plegantes se extraen de un mismo programa légico.
Nuestra adaptacién al caso de los programas inductivamente secuenciales con una

semantica operacional basada en narrowing necesario se plantea como sigue.

Definicién 4.3.1 (plegado no reversible) Sea R un programa inductivamente se-
cuencial. Sea R = (I — r) € R una regla (la “regla plegable”) donde Var(l) = Var(r)
ysea R' = (I' = r') € R otra regla (la “regla plegante”) tal que R’ no es una variante
de Ry r|, = r'6 para alguna posicién p € FPos(r). El plegado no reversible del
programa R con respecto a la regla plegable R usando R’ como regla plegante, es el

programa transformado R’ definido como sigue:

R'=(R—-{R}HU{l—r[l'6],} .
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A diferencia de la definicién original de Gardner y Shepherdson [1991], en nuestro caso
no es necesario exigir que R’ sea la inica regla en R cuya parte izquierda unifique con
16. Por otra parte, el hecho de que R' no pueda ser una variante de R garantiza que
no estd permitido el “autoplegado”. De no ser asi, se generarian reglas con recursién
infinita al coincidir sus partes izquierda y derecha.

Como probaremos en la siguiente seccién, los tipos de plegado conjuntivo que

presentamos para el contexto integrado se benefician de los siguientes hechos:

e Las sustituciones utilizadas en las definiciones de plegado son simples empa-
rejadores de términos, de forma similar a los plegados funcionales y algunas

propuestas de plegado para programas légicos puros.

e No es necesario exigir que el subtérmino a plegar sea un redex desde el punto
de vista del narrowing necesario, lo que flexibiliza la definicién al tiempo que,
de alguna manera, independiza la regla de transformacion de la estrategia de
evaluacién considerada.

o Se simplifica ligeramente el control sobre las variables de las reglas involucradas
en el plegado con respecto a los casos funcional y l6gico puro, debido al hecho de

que la clase de programas considerados no contienen reglas con variables extra.

Antes de presentar los resultados de correccién y completitud para el plegado necesario
no reversible, pasamos a demostrar una propiedad importante del mismo, que se

revelard crucial para demostrar la correccién y completitud fuertes.

Teorema 4.3.2 Sea R un programa inductivamente secuencial y sea R € ‘R una regla
del mismo. El plegado no reversible de R con respecto a R es también un programa

inductivamente secuencial.

DEMOSTRACION. El caracter inductivamente secuencial de un programa tinicamente
se caracteriza por el formato de las partes izquierdas de sus reglas. Por la Definicién
4.3.1, el programa transformado se obtiene a partir del original al eliminar una regla
R = (Il - r) € Ry anadir en su lugar una nueva regla de la forma R’ = (I —
r[I'8],) (que, ademds, no contiene variables extra debido a la restriccién impuesta
en la Definicién 4.3.1). Como las partes izquierdas de las reglas presentes en ambos

programas coinciden y R es inductivamente secuencial, entonces R’ también lo es. O

El siguiente resultado avanza un tipo de correccién del plegado no reversible, restrin-

gido a derivaciones de reescritura.

Lema 4.3.3 Sea R un SRT inductivamente secuencial y R € R una regla del mismo
tal que el plegado no reversible de R con respecto a R es el programa transformado

R'. Sea e una ecuacidon. Si e —* true en R' entonces e —* true en R.
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DEMOSTRACION. Demostramos este resultado por induccién sobre el nimero n de
pasos de reescritura en la derivacién D = [e —* true].

Caso base. Sea n = 0. Entonces tenemos que e = true y el resultado se sigue trivial-
mente.

Caso inductivo. Si n > 0 tenemos que D no es una secuencia de reducciones vacia.
Si el primer paso de reduccién se da con una regla R* que pertenece tanto a R
como a R', entonces, por la hip6tesis de induccién, la secuencia de reducciones
completa puede simularse en R.

En caso contrario, la regla usada en el primer paso de reduccién de D es el
resultado de una operaciéon de plegado no reversible, existiendo dos reglas R =
(l—=r)eRyR =('"—r'") € Rtal que R* es el resultado de plegar R usando
R'. Entonces 7|, = r'f para alguna posicién p € Pos(r) y sustitucién 6, con
R* = (I - r[l'd]p). Por tanto, tenemos que

D =[e =q.r- €[(r[l'0)p)o], = true]

donde e|;, = lo. Como la regla plegante R’ pertenece a ambos programas, el
siguiente paso de reescritura puede darse en R':

el(r[l'0]p)oly —=q.p.rr el(r[r'0lp)0ly = el(rlrplp)oly = elral,

Al ser R’ inductivamente secuencial (por el Teorema 4.3.2), entonces necesaria-
mente es confluente y, por tanto, una posible derivacién de e a true en R’ puede
construirse como sigue:

D' =le =¢.r €[(r[l'0],)0)ly —qp.r €[ro]y = truel.

Por la hipétesis de induccién, tenemos que e[ro], —* true en R. Finalmente,
yaque R= (Il > r) € Ry e|; =lo, tenemos que los dos primeros pasos de D'
se pueden simular en R dando un solo paso con R y por tanto:

e —¢.R €[ro]y = true

lo que completa la demostracion.

O

La contrapartida al lema anterior es el siguiente resultado, que enuncia un tipo de
completitud del plegado necesario no reversible referido de nuevo a derivaciones de
reescritura.
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Lema 4.3.4 Sea R un SRT inductivamente secuencial y R € R una regla del mismo
tal que el plegado no reversible de R con respecto a R es el programa transformado

R'. Sea e una ecuacion. Si e —* true en R entonces e —* true en R'.

DEMOSTRACION. Sea D = [e —* true] una secuencia de reducciones en R.
Basdndonos en D, a continuacién construimos una secuencia de reducciones de e
a true en R’ por induccién sobre la longitud de D.

El caso base obviamente se verifica porque e = true. En otro caso, D es de la
forma D = [e —g € —* true] en R. Si R € R/, entonces el resultado se sigue
por la hipétesis de induccién. En otro caso, R = (I — r) ha sido plegada en R
usando como regla plegante R' = (I' = ') € R, obteniéndose asi una nueva regla
R* = (I - r[l'0];) € R' (donde 7|, = r'6 para alguna posicién ¢ € Pos(r)).

Como el primer paso de D se da con R, entonces e’ = e[ro],, donde e|, = lo para

alguna posicién p € Pos(e). Como

e = slraly = e[(r[riglg)oly = el(r[r'6lq)oly

y tanto R* como R’ pertenecen a R’, entonces es posible dar el siguiente par de pasos
de reescritura en R':

e =, €[(r[l'0]y)aly, —p.q.r el(r[r'8],)o], =€

Por la hipétesis de induccién, e/ —* true en R’ lo que, junto con el hecho anterior,
implica que

" ! *
€ —p.R* € —pgR € — lrue
en R’, como queriamos demostrar. O

La correccién y completitud fuertes del plegado no reversible (al nivel del narrowing)
se deriva de los dos resultados anteriores (correcciéon y completitud en un contexto de
reescritura) junto con las propiedades de correccién, completitud y optimalidad del

narrowing necesario (ver de nuevo el Teorema 2.2.15).

Teorema 4.3.5 (correccién y completitud fuertes) Sea R un SRT inductiva-
mente secuencial y R € R una regla del mismo tal que el plegado no reversible de
R con respecto a R es el programa transformado R'. Sea e una ecuacién. Entonces,
e «"ﬁ; true es una derivacion de narrowing necesario en R si y sdlo si existe una

. ., . . up *
derivacion de narrowing necesario e ~, true en R' tal que §' =6 [Var(e)].

DEMOSTRACION. Distinguimos dos casos:

Correccién y completitud. Primero probamos la correccién de la transformacién. Co-
¥ . . .
mo e~ true en R', por la correccién del narrowing necesario (punto 1 del Teo-

rema 2.2.15), tenemos que ec —* true en R'. Por el Lema 4.3.3 (correccién bajo
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reescritura) existe una secuencia de reescritura ec —* true en R. Por tanto,

por la completitud del narrowing necesario (punto 2 del Teorema 2.2.15), existe
*

una derivacién de narrowing necesario e ~»_, true en R tal que o’ < o [Var(e)],

lo que prueba la correccién de la transformacién.

La demostracién de completitud es perfectamente andloga.

Correccién y completitud fuertes. Comenzamos también con la demostracion de la
correccién fuerte y la hacemos por contradiccién. Asumamos que existe una
sustitucién o’ computada por la estrategia de narrowing necesario para e en R’/
tal que no existe ninguna sustitucién § computada por narrowing necesario para
een R con 8 = o' [Var(e)] (bajo renombramiento).

Por la correccién del plegado no reversible y la asuncién anterior, concluimos
que debe existir alguna sustitucién o computada por narrowing necesario para
e en R tal que o < o' [Var(e)]. Entonces, por la completitud del plegado no
reversible existe una sustitucién ' computada por la estrategia de narrowing
necesario para e en R’ tal que §' < o [Var(e)]. Como 0’ < o [Var(e)]y 0 <
o' [Var(e)], tenemos que 8’ < ¢' [Var(e)], lo que contradice la independencia
de las soluciones computadas por narrowing necesario (punto 3 del Teorema
2.2.15).

La demostracién de la completitud fuerte se construye de forma similar.

O

En la siguiente seccién relajamos una de las condiciones del plegado necesario no
reversible que acabamos de describir para flexibilizar su uso y dotarlo de un mayor
poder de optimizacién. En contrapartida, se observara que los esquemas de demos-
tracién se complican enormemente, pero sin perderse por ello las mismas propiedades
de correccion y completitud fuertes que acabamos de analizar en esta seccién.

4.4 Plegado T&S

En esta seccién describimos un tipo de plegado no reversible mas potente que ex-
tiende la nocién original de plegado de los programas légicos expresada inicialmente
por Tamaki y Sato [1984] (de ahi su nombre) al caso de programas inductivamente
secuenciales con una semdéntica operacional basada en narrowing necesario. En este

caso, hemos adoptado la misma nomenclatura que Pettorossi y Proietti [1994, 1998]*.

Este tipo de plegado se caracteriza porque es conjuntivo (al igual que el presentado

en la seccién anterior) y, ademds, porque en su definicién se permite extraer las reglas

4En [Pettorossi y Proietti, 1998], a esta variante del plegado se la denomina single-folding.
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plegables y plegantes de distintos programas de la secuencia de transformacién (a
diferencia de las versiones anteriores). Esta ultima caracteristica es la clave para

dotar de toda la potencia de optimizacién a este dltimo tipo de plegado.

4.4.1 Secuencias de transformacién virtuales

Para poder definir el plegado T&S, debemos asumir la existencia de diferentes pro-
gramas, distribuidos a lo largo de una secuencia de transformacion, de tal forma que,
para plegar alguna regla del dltimo programa de la secuencia, la regla plegante pueda
extraerse de cualquier programa de la misma (no necesariamente del dltimo progra-
ma). En la version original de Tamaki y Sato [1984], la secuencia de transformacion se
construye aplicando, en cada paso, una regla de transformacion escogida de entre un
buen numero de operaciones (introduccién de una definicién, plegado, desplegado y
distintas variedades del reemplazamiento algebraico). Sin embargo, es en [Kawamura
y Kanamori, 1990] donde las demostraciones de correccién del plegado/desplegado
descritas en [Tamaki y Sato, 1984] se formulan sobre una clase especial de secuencias
en las que sélo puede aplicarse el par bésico de transformaciones. El esquema asi
generado se simplifica enormemente y, sin embargo, no pierde generalidad ya que la
adaptacién es puramente sintactica, como veremos mds tarde.

Siguiendo este mismo esquema (que extenderemos en el capitulo siguiente), y antes
de introducir la nocién de plegado T&S, en lo que sigue consideramos la siguiente
nocién de secuencia de transformacién, que llamaremos wvirtual por compatibilidad

con la nomenclatura que usaremos en las secciones posteriores:

Definicién 4.4.1 (secuencia de transformacién virtual) Una secuencia ordena-
da de programas (Ro,...,Rg), k > 0, es una secuencia de transformacion virtual si

cumple las siguientes condiciones:

1. Ro es un SRT inductivamente secuencial dividido en dos conjuntos disjuntos de
reglas, Rpew ¥ Roid, donde los simbolos de funcién definidos en R ¢y, se llaman
simbolos de funcién nuevos, mientras que aquellos simbolos de funcién definidos

en Roiq se llaman simbolos de funcién wviejos.

2. Los simbolos de funcién nuevos nunca aparecen en R ;4 ni tampoco en las partes
derechas de las reglas de Rpew-

3. Todo simbolo de funcién nuevo f estd definido en R, por una sola regla
(lamada regla de definicidn) delaforma f(t,) — r, donde Var(f(t,)) = Var(r).

4. Todo programa de la secuencia distinto del inicial se obtiene por la aplicacién
de una operacién de desplegado necesario o plegado T&S sobre el programa

inmediatamente precedente.
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Obsérvese que, por la segunda condicién de la definicién anterior, las reglas de Rpew
nunca son recursivas, lo que facilitard posteriormente las demostraciones de correc-
cién. Por otra parte, la tercera condicién de la definicién es nueva con respecto a
otras aproximaciones, y resulta necesaria para garantizar que la aplicacién del plega-
do nunca puede generar reglas con variables extra en sus partes derechas (lo que, en
cierta manera, se relaciona con otras condiciones similares impuestas sobre las varia-
bles de las clausulas plegables y plegantes en el contexto ldgico puro). Esta dltima
cuestion es muy importante, en tanto que nuestra nocién béasica de programa se refiere
implitamente a sistemas de reescritura de términos donde no aparecen variables extra
en las partes derechas.

Finalmente, queremos hacer notar dos hechos importantes que tienen que ver con
la terminologia utilizada hasta ahora y que aqui inicamente adelantaremos por man-
tener una nomenclatura coherente y compatible con lo que veremos en el siguiente
capitulo. Por una parte, el nombre que damos a las reglas de Rpey (reglas de defi-
nicién) tiene que ver con otras operaciones de transformacién que describiremos mas
adelante y, mas concretamente, con la introduccién y eliminacién de definiciones.
Por otro lado, en [Tamaki y Sato, 1984] se denomina secuencia de transformacién
virtual a la mayor porcién de una secuencia (reordenada) de transformacién donde
no cambia la signatura de los programas y tan sélo se aplican operaciones de plega-
do/desplegado. Como nuestro interés actual se centra en secuencias de transformacién
que cumplen estas condiciones (usando el acertado criterio de Kawamura y Kanamori
[1990]), utilizamos aqui el mismo adjetivo para designar a este tipo de secuencias de
transformacién aunque, por comodidad, en lo que sigue podremos obviarlo cuando
quede claro por el contexto (nétese que todavia no hemos introducido ninguna otra
regla de transformacién distinta de las de plegado/desplegado). De la misma forma,
en todo lo que sigue, cuando usemos los términos de desplegado y plegado, nos esta-
remos refiriendo abreviadamente al desplegado necesario descrito en la Seccién 3.4.2

y al plegado T&S que pasamos a definir a continuacion.

Definicién 4.4.2 (plegado T&S) Sea (Ro,...,Rk), k > 0, una secuencia de trans-
formaciones virtual . Sea R = (I = r) € Ry, una regla (la “regla plegable”) y sea
R =" > r") € R;j,0<j <k, otra regla (la “regla plegante”) tal que r|, = '8 para
alguna posicién p € FPos(r), que verifican las siguientes condiciones:

1. 7|, no es un término constructor,

2. o bien [ (la parte izquierda de la regla plegable) esta encabezada con un simbolo
de funcién viejo, o bien la regla plegable se obtuvo como resultado de, al menos,

un desplegado dentro de la secuencia Ry,..., Rk, ¥y

3. la regla plegante R’ es una regla de definicién®.

5Es importante destacar que una regla de definicién mantiene su estatus siempre y cuando per-
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Entonces, podemos obtener el programa R41 a partir del programa R, como sigue:
Rit1 = (Ri —{R}) U{l = r[l'6],}.

Obsérvese que las condiciones de aplicabilidad 2 y 3 garantizan que no esta permitido
el “autoplegado”, es decir, la posibilidad de que una regla sea incorrectamente plegada
con respecto a si misma [Pettorossi y Proietti, 1994]. De hecho, implicitamente se esta
afirmando que la regla plegable R nunca puede ser una regla de definicién, mientras
que la regla plegante R’ lo ha de ser siempre.

Existen varios puntos que resulta interesante comentar sobre nuestra Definicién
4.4.2 de plegado T&S:

e A diferencia de la regla de desplegado necesario, el subérmino seleccionado para
ser plegado en una regla plegable no necesariamente ha de ser un redex desde el
punto de vista de narrowing necesario, lo que en cierta manera puede verse como
un grado de independencia de la regla de plegado con respecto a la estrategia de
narrowing que se usa como semantica operacional de los programas considera-
dos. Esta caracteristica no sélo flexibiliza de forma segura la propia definicién
de plegado, sino que en ocasiones se revela absolutamente imprescindible de
cara a obtener optimizaciones efectivas en los programas transformados, tal y
como veremos en el capitulo dedicado a las estrategias de transformacién. Alli
mostraremos algunos ejemplos donde no se consigue ninguna optimizacion si
sélo se consideran como plegables aquellos redexes que sean necesarios. Nétese,
por otra parte, que esta condicién no se podria relajar si pretendiésemos dotar
a la operaciéon de plegado de un carécter reversible con respecto al desplegado

necesario.

e En contraste con el plegado reversible de la Seccién 4.2, ahora no es necesaria
ninguna generalizacién de las reglas plegables. De hecho, la sustitucién 6 de la
Definicion 4.4.2 no es un unificador en el sentido amplio de la palabra, sino un
simple emparejador. Como ya hemos adelantado, este hecho se repite de forma
similar en otras reglas de plegado para programas légicos, que sorprendente-
mente se definen también en este mismo “estilo funcional” (ver, por ejemplo,
[Bossiy Cocco, 1993; Kawamura y Kanamori, 1990; Pettorossi y Proietti, 1996b;
Tamaki y Sato, 1984]). Lo importante de esta simplicacién es que, con ella, to-
davia es posible producir optimizaciones potentes con un coste computacional

muy bajo.

manezca sin cambios, i.e., una vez que la regla sufre una transformacién (por ser usada como regla
desplegable en algin paso de desplegado, ya que nunca puede ser plegada) deja de ser considerada
como regla de definicién en el resto de la secuencia.
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¢ Finalmente, ahora podemos clarificar la condicién que exigimos en la Definicién
4.4.1 sobre la coincidencia de los conjuntos de variables en las partes izquier-
das y derechas de las reglas de definicién (obsérvese la estrecha conexion entre
esta condicién y las homdlogas definidas en [Tamaki y Sato, 1984; Kawamura
y Kanamori, 1990; Pettorossi y Proietti, 1994, 1998], etc.). Esencialmente, es-
ta restriccién evita la posibilidad de considerar una regla de la forma I — 7,
con Var(r) C Var(l)®, como regla plegante, ya que en este caso se podrian in-
troducir variables extra en la parte derecha de la regla resultante, lo que esta
explicitamente prohibido. Para ilustrar este hecho, basta con considerar el ple-
gado de la regla f(X) — h(X) con respecto a la regla g(X,Y) — h(X), que produce
la regla plegada no permitida f(X) — g(X,Y).

Comparando nuestra definicién con la original de Tamaki y Sato [1984], encontramos
que las condiciones de aplicabilidad son bastante similares, aunque en nuestro caso las
partes izquierdas de la reglas plegantes son de la forma f(t1,...,¢,) donde t1,...,t,
son términos constructores (lineales) y no necesariamente variables. Por otra parte,
los resultados de correccién asociados al observable de las respuestas computadas que
nosotros obtenemos, son similares a los que Kawamura y Kanamori [1990] demuestran
también para el caso légico. Pero, ademds, nuestro plegado preserva también los
valores (constructores basicos) obtenidos en derivaciones de éxito, de forma similar
a lo que ocurre en las computaciones funcionales donde, en contrapartida, no existe
la nocién de respuesta computada. En particular, nuestro plegado T&S es similar
al plegado con marcas de Sands [1996] para programas funcionales perezosos. Sin
embargo nuestras demostraciones de correccién y completitud (con resultados mas
fuertes) son bastante més complejas, debido al hecho de tener que preservar dos tipos
de semanticas: la de los valores constructores basicos y la de respuestas computadas
constructoras, asociadas respectivamente a las componentes funcional y légica de un
lenguaje integrado.

A continuacién pasamos a presentar los principales resultados tedricos que acom-
panan a la nueva regla de plegado T&S. Encontraremos aqui una dificultad nueva con
respecto a todas las otras reglas de transformacién (tanto las diferentes variedades
de plegado como las de desplegado) vistas hasta ahora: en el plegado que estamos
estudiando aparecen por primera vez involucrados tres programas diferentes y no sélo
dos (el original y el transformado), que venia siendo lo habitual. Este hecho tiene
repercusiones importantes a la hora de desarrollar las demostraciones de correccién y
completitud, ya que, por razones técnicas, las pruebas de induccién se complican con-
siderablemente (al tener que considerar una secuencia completa de transformaciones

virtuales).

6Nétese que no consideramos el caso Var(l) C Var(r) puesto que no admitimos como programas
aquellos sistemas de reescritura de términos con variables extra en las partes derechas de sus reglas.
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4.4.2 Propiedades

Antes de presentar nuestros resultados de correccién y completitud para el plegado
T&S, pasamos a demostrar una propiedad esperada de las secuencias de transforma-
ciones virtuales, que se revelara crucial para demostrar la correcciéon y completitud
fuerte del sistema de transformacion en general y de la propia regla de plegado T&S

en particular.

Teorema 4.4.3 Todo programa perteneciente a una secuencia de transformacion vir-

tual, (Ro,-.-,Rn),n > 0, es inductivamente secuencial.

DEMOSTRACION. Probamos el resultado por induccién sobre n. Como el caso
n = 0 es obvio (ya que, por la Definicién 4.4.1, el programa inicial de toda secuencia
de transformacién virtual pertenece a esta clase de programas), procedemos con el
caso inductivo. Por la hipétesis de induccién, tenemos que R,_1 es inductivamente
secuencial. Entonces, para todo simbolo de funcién definido f/n en R,_1, existe un
arbol definicional para f en R,_;. Ahora demostramos que este hecho también se
cumple para R, y lo hacemos distinguiendo dos casos, dependiendo de cudl ha sido

la regla transformacién aplicada sobre R, _1:

Desplegado necesario. Este caso se cumple trivialmente por el Teorema 3.4.9 del
capitulo anterior, que demuestra esta misma propiedad cuando se realiza una
transformacién de desplegado necesario sobre un programa inductivamente se-

cuencial.

Plegado T&S. El caricter inductivamente secuencial de un programa tnicamente
se caracteriza por el formato de las partes izquierdas de sus reglas. Por la
Definicién 4.4.2, el programa R, se obtiene a a partir de R,—; al eliminar
una regla R = (I — r) € R,_1 y anadir en su lugar una nueva regla de la
forma R' = (I — r[l'd],) (que, ademds, no contiene variables extra debido a la
restriccién impuesta en la Definicién 4.4.1). Como las partes izquierdas de las
reglas presentes en ambos programas coinciden, entonces el resultado se sigue
por la hipétesis de induccién.

O

En lo que sigue, nuestras técnicas de demostracion se inspiran en los esquemas origi-
nales de Tamaki y Sato [1984] y también en la subsiguiente extensién de Kawamura y
Kanamori [1990] para la seméntica de respuestas computadas. Mantenemos por ello
su notacién (al igual que ya hemos hecho con el concepto de secuencia de transforma-
ci6én virtual) introduciendo una nocién apropiada de “consistencia de rangos” cuyo

significado pasamos a describir.
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Intuitivamente, una secuencia de transformaciones de plegado/desplegado es co-
rrecta si se dan “como mucho tantos pasos de plegado como de desplegado” o, equiva-
lentemente, si “los pasos hacia atras en las computaciones (como hace el plegado) no
prevalecen sobre los pasos hacia adelante en las mismas (como hace el desplegado)”
[Pettorossi y Proietti, 1994; Sands, 1996]. Esto significa, esencialmente, que debe exis-
tir algin tipo de medida de “coste computacional” que se vaya reduciendo (o que al
menos no se incremente) a lo largo de la secuencia de transformacién. En la literatura
encontramos diferentes formulaciones para esta clase de medida: rango de un objetivo
en [Tamaki y Sato, 1984], peso de un drbol de prueba en [Kawamura y Kanamori,
1990] o la nocién de mejora (improvement) en [Sands, 1996]. En nuestro contexto,
introducimos la nocién de rango de un término para medir el coste computacional de
reducir un término dado hasta su forma normal (constructora). Nuestra definicién
es ligeramente mas compleja que otras anteriores (ver [Tamaki y Sato, 1984]) ya que
debemos tener en cuenta las particularidades de la estrategia de narrowing necesario
que utilizamos para evaluar los términos. En lo que sigue, denotamos con length(D)

el nimero de pasos de reescritura dados en la secuencia D.

Definicién 4.4.4 (rango de un término) Sea R, el programa inicial de una se-
cuencia de transformacioén virtual. Sea s un término tal que s —* ¢ en Rg, donde ¢
es constructor. Sea D = [s —* s'] una secuencia de reducciones en Ry que sblo usa
reglas de definicién, de tal forma que no son aplicables mas reglas de definicién sobre
s'. Sean (Dy,...,Dm), m > 0, todas las posibles secuencias de reduccién necesarias
(mds externas) de s’ at en Rg con n = max(length(Dy), ... ,length(D,,)). Entonces,

rank(s) = n.

Nétese que en la definicién anterior exigimos que (Do, - - ., Dy, ), m > 0, sean secuencias
de reducciones necesarias, es decir, donde sélo se reducen redexes necesarios. Esta
restriccién es necesaria para asegurar que el rango de un término nunca puede ser
infinito y que, por tanto, estd bien definido, ya que es suficiente con reducir un nimero
finito de redexes necesarios para obtener la forma normal constructora (si existe) de
un término cualquiera [Huet y Lévy, 1992].

Ejemplo 38 Consideremos el siguiente programa inicial Rq
f(X) — 0 (Ry)
gXx) — gX) (R
La tnica reduccién necesaria de £(g(X)) a 0 es:
M —Ar 0
Por tanto el rango de rank(f(g(X))) = 1, mientras que seria infinito si considerdsemos

la mayor de las secuencias de reducciones arbitrarias (por la continua aplicacién de

la regla R»).
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En nuestra definicién de rango hemos considerado ademads la secuencia de reduccién
necesaria mds larga, ya que el desplegado necesario de un programa puede suponer,
en general, un incremento de la longitud de las secuencias de reducciones necesarias
arbitrarias en el programa transformado, corriéndose asi el riesgo de que el rango de
los términos no se preserve a través del desplegado (como veremos posteriormente
al enunciar el concepto de invariantes). Pero, ademds, también los pasos de plegado
pueden introducir pasos de reduccién adicionales en las posibles reducciones necesarias
para un término dado. En este caso, resolvemos el problema no teniendo en cuenta
el numero (finito) de pasos dados con reglas de definicién. De esta forma, tanto el
plegado como el desplegado preservan el rango de los términos como demostraremos
seguidamente.

La correccion del plegado T&S no puede demostrarse de forma aislada al esti-
lo de las reglas anteriores, sino que debe desarrollarse en el seno de una secuencia
de transformacién virtual, lo que involucra también de forma directa a la regla de
desplegado necesario. Con nuestra adaptacién de los esquemas de demostracion de
Tamaki y Sato [1984] y Kawamura y Kanamori [1990], probamos los resultados de
correccién y completitud mostrando que los siguientes invariantes se mantienen en

todos los programas de una secuencia de transformacién (virtual).

Definicién 4.4.5 (invariantes) Los invariantes de un programa R; perteneciente
a una secuencia de transformacién virtual (Ro,...,Rx), 0 < i < k, se definen como

sigue:
I1. Dada una ecuacién e, e —* true en R; si y sélo si e =* true en Ry.

12. Sea D = [eg =™ e,], n > 0, una secuencia de reducciones necesarias en R; tal
que eg es una ecuacién y e, = true. Para todo paso de reduccién e; =g €1
en D, 0<j<n-—1, tenemos que rank(e;) = rank(ej+1) si R es una regla de

definicién, o rank(e;) > rank(ej;1) en caso contrario.

Antes de probar que los invariantes se preservan a lo largo de toda una secuencia de
transformacién, es preciso formalizar una propiedad del plegado T&S que ya hemos

mencionado de forma intuitiva anteriormente.

Proposicién 4.4.6 Sea (Ro, ..., Rk, Ri+1), k > 0, una secuencia de transformacion
virtual. Si Ryy1 se obtiene por plegado T& S usando la regla plegable R € Ry, entonces
R no es una regla de definicion.

DEMOSTRACION.  Por la Definicién 4.4.2, tenemos que la regla plegable R = (I —
r) € Ry verifica que o bien | estd encabezado por un sfmbolo de funcién viejo o bien R
es el resultado de algiin desplegado en la secuencia (Ro, ..., Ri). Ambas condiciones

son incompatibles con el concepto de regla de definicién, ya que por la Definicién 4.4.1
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sabemos que toda regla de definicién define necesariamente a un simbolo de funcién
nuevo, al tiempo que adoptamos el convenio de que toda transformacion que afecte a
una regla de definicién (como es el caso del desplegado), le hace perder su estatus. Por
tanto, los conjuntos de reglas plegables y de definicién son disjuntos, como queriamos
demostrar. |

Ahora ya estamos en condiciones de demostrar la preservacién de algunos invariantes
en las secuencias de transformacién virtuales, lo que serd la clave para demostrar
la correccién del sistema completo en un contexto de reescritura y, posteriormente,
elevarlo al caso del narrowing. Comenzamos probando dicho resultado en el programa

inicial de una secuencia.

Lema 4.4.7 Sea Ry el programa inicial de una secuencia de transformacién virtual.

Entonces, los invariantes (11) e (12) se verifican en Rg.

DEMOSTRACION.  Como el invariante (I1) se da trivialmente en Rg, procedemos
directamente con la demostracién del invariante (I2) en Ro. Sea D = [eg —* eyp],
n > 0, una secuencia de reducciones necesarias en Rg tal que ey es una ecuacién y
en, = true. Debemos probar que para cada paso de reduccién e; —+gr ej41 en D,
0 < j <n-—1,se verifica que rank(e;) = rank(ej+1) si R es una regla de definicién o
rank(e;) > rank(ej+1) en otro caso. Demostramos el resultado por induccién sobre
n = length(D).

n = 0. Este caso es inmediato ya que eq = true.

n > 0. Entonces, tenemos que D = [eg —¢,r €1 —* true]. Si R es una regla de
definicién, por la definicién de rango tenemos que rank(eg) = rank(e;). De

esta forma, el resultado se sigue por la hipétesis de induccion.

Si R no es una regla de definicién, entonces tenemos el siguiente par de secuen-
cias de reducciéon en Rg:

DO = [60 —* 66] y Dl = [61 —* 6’1]

donde solamente se han usado reglas de definicién en Dy y Dy, y no son aplicables
més reglas de definicién sobre ej ni €}. Ahora, obsérvese que existe es un redex
necesario eg|, encabezado por un simbolo de funcién viejo, ya que eg puede ser
reducido por una regla R que no es de definicion. Como solamente se usan
reglas de definicién en Dy y éstas cumplen Var(l) = Var(r) para toda regla de
definicién | — r, sabemos que existe al menos un descendiente de eg|, en eg.
Ademds, como eg|, es un redex necesario en eg, entonces tenemos que (algunos
de) sus descendientes también son redexes necesarios en ej. Asumamos que

tales redexes necesarios son €glp, ;- -, €glpys {01, -, 0k} C Pos(eg), k > 0. Por
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tanto, la siguiente secuencia de reducciones necesarias ey —p,.R - .- —pi.R €1
puede darse en Ry con simplemente reducir repetidamente todos los redexes

necesarios usando la regla R (que no es de definicién).

Por la Definicién 4.4.4, sabemos que rank(eg) = rank(ey) y rank(e;) = rank(e}).
Asumamos que la mayor secuencia de reducciones necesarias para e} a true
es D} = [e] =™ true]. Entonces rank(e;) = rank(e}) = m. Por tanto,
como e[, admite una secuencia de reducciones necesarias a true de la forma
ey —p.r € —™ true, entonces el rango de e; es como minimo m + 1. Es-
to implica que rank(eg) = rank(ey) > m +1 > m = rank(e}) = rank(ey).
Finalmente, como rank(eg) > rank(e;), el teorema queda demostrado por la

hipétesis de induccion.

O

Los siguientes lemas demuestran que los invariantes se preservan también en el resto de
programas transformados aplicando pasos de plegado necesario T&S y de desplegado
necesario. El primero de ellos refleja un tipo de correccién (sujeta al invariante (I1))
en un contexto de reescritura.

Lema 4.4.8 Sea (Rg,...,R;,Rix1), ¢ > 0, una secuencia de transformacion virtual
3 ’ ) +1), ¢t Z Y,
y e una ecuacion. Si el invariante (I1) se verifica en R; entonces, si e —* true en

Riy1 entonces e —* true en R;.

DEMOSTRACION.  Sea e una ecuacién tal que D = [e —* true] en R;y1. Nuestra
q +

demostracién es por induccién sobre la longitud de D.

n = 0. Este caso es inmediato ya que e = true.

n > 0. Sea D = [e =4 g+ € —=* true]. Si R* € R;, entonces el resultado se sigue por
la hipétesis de induccién. En otro caso, R* se ha obtenido a partir de R; por un
paso de desplegado necesario o plegado T&S. En el primer caso, el resultado se
verifica por el Lema 3.4.11 que establece la correcién del desplegado necesario.
En el segundo caso, existen dosreglas R= (Il - r) e R, y R = (' = 1) € Ro
tales que R* es el resultado de plegar R usando R'. Entonces r|, = r'f para
alguna posicién p € Pos(r) y sustitucién 6, con R* = (I — r[l'6],). Por tanto,

tenemos que
D =le —q.r e[(r[l'8],)0], = ¢ =" true]

donde e|, = lo. Por la hipétesis de induccién, sabemos que e[(r[l'0],)0], —*
true en R;. Como el invariante (I1) se mantiene en R;, tenemos también en R
que e[(r[l'0],)o]y —=* true. Por la Definicién 4.4.2, la regla plegante R' = (I' —
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') es una regla de definicién y, por tanto, R' € Rg. De esta forma, el siguiente
paso de reescritura puede darse en Ry:

e[(r[l'@]p)o]q —q.p,R’ e[(r[r'@]p)o]q = e[(r[r‘p]p)a]q = e[ra],

Como Ry es inductivamente secuencial, entonces es confluente y, por tanto,
tenemos:

el(rl'],)aly = q.p.rr €[raly = true

Aplicando el invariante (I1) de nuevo, tenemos que e[ro], —* true en R;. Fi-

nalmente, ya que R = (I = r) € R; y €|y = lo, se cumple
e —¢.R €[ro]y = true
en R;, lo que completa la demostracion.
O

Antes de continuar con la demostracion de los invariantes en una secuencia de trans-
formacién virtual, pasamos a definir el orden bien fundado >> sobre ecuaciones (e, e’)
que pueden reducirse a true en Ry (y, obviamente, también en R;, debido al invariante
(I1)) como sigue.

Definicién 4.4.9 Sea R, el programa inicial de una secuencia de transformacién
virtual y sean e y €' dos ecuaciones reducibles a true en Rg. Decimos que e >> €' si
y sélo si

1. rank(e) > rank(e’) o bien

2. rank(e) = rank(e') y existe alguna regla de definicién en R € R, tal que
e —>pe.

Consideramos que true es el elemento minimal bajo el orden bien fundado >>.

El siguiente lema puede verse como un tipo de completitud (sujeta a los invariantes
(I1) e (I2)) para las transformaciones involucradas en una secuencia virtual, de nuevo
restringida alin a un contexto de reescritura.

Lema 4.4.10 Sea (Ro,.-.,Ri, Rir1), i > 0, una secuencia de transformacidn virtual
y e una ecuacion. Si los invariantes (I1) e (I2) se wverifican en R; entonces, si

e —* true en R; se cumple que e —* true en R;41.
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DEMOSTRACION.  Sea D = [e —* true] una secuencia de reducciones necesarias en
Ri. Como el invariante (I2) se da en R; tenemos que, para todo paso de reduccién
ej =g ejy1 en D, rank(e;) = rank(e;y1) si R es una regla de definicién o rank(e;) >
rank(ej+1) en otro caso. Esto implica que e; >> e;41. Ahora construimos una
secuencia de reducciones de e a true en R;;1 por induccién sobre el orden bien
fundado >>.

El caso base obviamente se verifica porque e = true. En otro caso, D es de la
forma D = [e - € —* true] en R;, donde e >> €' por el invariante (I2). Si
R € R;;1, entonces el resultado se sigue por la hipétesis de induccién. En otro caso,
distinguimos dos posibilidades:

1. Si R es desplegada en R;, tenemos que existe la siguiente secuencia de reduccio-
nes necesarias en R; (con un argumento similar al utilizado en la demostracién
del Lema 3.4.16 que establece la completitud del desplegado necesario en un

contexto de reescritura):
D=le—pre€ —pgr € = true]

en R;, tal que el resultado de desplegar R = (I — r) € R; usando R' € R; a
la posicién ¢ € Pos(r) es la nueva regla R* € R;11,y € = r+ €. Obsérvese
que Ry R' no son reglas de definicién al mismo tiempo, ya que una regla de
definicién siempre define un simbolo de funcién nuevo por medio de simbolos
de funcién viejos. Ademads, como el invariante (I12) se mantiene en R;, tenemos
que e >> ¢’ >> €. Por la hipétesis de induccién, e —* true en R;;1 y, por

tanto, e =, g+ € —* true en Rit1.

2. Si R = (I = r) es plegada en R;, por la Proposicién 4.4.6, sabemos que R no
es una regla de definicién. Como e >> €’ y R no es una regla de definicién, por

(I12) concluimos necesariamente que rank(e) > rank(e').

Adems4s, existe una regla plegante (que es una regla de definicién) R’ = (I' —
') € Ro tal que el resultado de plegar R usando R’ es la regla R* = (I —
r[I'0],) € Riy1 (donde r|, = r'8 para alguna posicién ¢ € Pos(r)).

Como el primer paso de D se da con R, entonces e' = e[ro],, donde e|, = lo

para alguna posicién p € Pos(e). Por (I1), ¢’ —* true en Rg. Como R' € Ro y

e = s[ralp, = e[(r[r|q]q)a]p = e[(r[r'ﬂ]q)o]p
entonces el siguiente paso de reduccién puede darse en Rg:

e = e[(r[l'@]q)a]p —p.q,R' e[(r[r'a]q)o]p =e
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Ast, " —p 4. r € =% true en Rg y, por el invariante (I1), ¢ —* true en R;
también.

Como R’ es una regla de definicién y €’ —, 4 r €', tenemos que rank(e”) =
rank(e’). Ademds, como hemos visto previamente que rank(e) > rank(e'),
concluimos que rank(e) > rank(e’) y, de esta forma, e >> €. Por la hipétesis
de induccién, tenemos que e” —* true en R;y;. Finalmente, como e — g~
e[(r[l'0)q)o]p, = €", tenemos que e —p g+ € —* true en R;t1, lo que completa
la demostracion.

La siguiente proposicién es necesaria para demostrar el Lema 4.4.12.

Proposicién 4.4.11 Sea (Ro,-..,Ri; Ri+1), i > 0, una secuencia de transformacion
virtual. Sea e una ecuacidon tal que e —* true en Rit1. Sie|, es un redex necesario
en e con respecto a Rir1, entonces e|, es un redex necesario en e con respecto a R;.

DEMOSTRACION.  (esquema) El resultado se sigue por induccién estructural sobre
e, ya que el desplegado unicamente puede introducir nuevos redexes necesarios en e
(debido a la instanciacién de algunas partes izquierdas de las reglas de un programa)
y el plegado no cambia los redexes necesarios de e ya que las partes izquierdas perma-
necen inalteradas y el termino que se pliega, ademés de no ser constructor (condicién
1 de la Definicién 4.4.2), se sustituye por otro con exactamente el mismo conjunto de
variables (las reglas plegantes son conservativas). O

Lema 4.4.12 Sea (Ro,...,Ri,Rit1), 1 > 0 una secuencia de transformacién virtual.

Si los invariantes (I1) e (I2) se verifican en R;, entonces (I2) se verifica en Rii1.

DEMOSTRACION.  Probamos que (I2) se preserva en toda secuencia de reducciones
necesaria D = [e —* true] en R;11. La demostracion se plantea por induccién sobre
el orden bien fundado >> introducido en la Definicién 4.4.9.

El caso base es inmediato ya que e = true. En otro caso, tenemos que D =
[e —p R+ € —* true] es una secuencia de reducciones necesarias en R;yq1. Ahora

distinguimos tres casos:

1. SiR* € R;, por (I1), tenemos que € —p g+ €' —* true en R;. Por la Proposicién
4.4.11, e =, g~ €' es un paso de reescritura necesaria en R,;. Combinando esto
con (I2), tenemos que e —p g+ € —* true es una secuencia de reducciones
necesarias en R; y e >> ¢e'. Entonces el resultado se sigue por la hipétesis de
induccién.
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2. En otro caso, si R* € R;11 es el resultado de desplegar R = (I — r) € R; usando

R' € R; sobre alguna posicién g € Pos(r), entonces existe la siguiente secuencia
de reducciones necesarias (que preserva (I12)) en R; (por un argumento similar
al de la demostracién del Lema 3.4.16):

n ! *
€ —2pR€ —FpgqR € — t

Obsérvese que R y R’ no son simultdneamente reglas de definicién, ya que una
regla de definicién siempre define un simbolo de funcién nuevo por medio de
simbolos de funcién viejos. Ademds, como el invariante (I2) se preserva en
R;, tenemos que e >> e’ >> e/. Combinando esto con el hecho de que R
y R' no son reglas de definicién al mismo tiempo, podemos concluir con que
rank(e) > rank(e'). Uniendo todas las piezas tenemos:

(a) e —p r+ € es un paso de reescritura necesaria dado con la regla R* € R;q1
(que no es de definicién) verificindose que rank(e) > rank(e'), lo que

preserva (12), y

(b) por la hipétesis de induccién, ya que e >> €/, sabemos que €' —* true es

una secuencia de reducciones necesarias que preservan (I12) en R;i1.

Finalmente, si no se da ninguno de los casos anteriores, tenemos que R* € R; 1
se ha obtenido por un paso de plegado, i.e., existe una regla plegable R = (I —
r) € R; y una regla plegante R' = (I — r) € Rq tal que R* = (I — r[I'0],) €
Rit1 (donde r|; = '8 para alguna posicién ¢ € Pos(r)). Por las condiciones
que evitan el autoplegado en la Definicién 4.4.2 y la Proposicién 4.4.6, sabemos

que R no es una regla de definicién mientras que R’ si lo es.
Por (I1), tenemos que e =, g €’ —* true en R;, donde (para alguna sustitucién

o tal que e|, = lo)

e =elro], = e[(rlriqlg)oly = el(r[r'6],)al,

Por la Proposicién 4.4.11, e —p g €” es un paso de reescritura necesaria en R;.
Entonces, como (I2) se preserva en R;, concluimos que e >> €’. Ya que e >> "

y R no es una regla de definicién, tenemos que rank(e) > rank(e").

Por (I1) tenemos que e” puede ser reducido a true en Ro. Ademds, existe

también la siguiente secuencia de rescritura en Ry:
e = e[(r[l'0lg)olp —p.q.r €l(r[r'0]y)ol, = € =" true

Ya que €' =, 4, €' es un paso de reduccién dado con una regla de definicién

en Ro, tenemos que rank(e’’) = rank(e'). Combinando esto con el hecho de que
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rank(e) > rank(e"), podemos garantizar que rank(e) > rank(e’). Por tanto,
e >> €'y, por la hipétesis de induccién, e —, g« €’ —* true es una secuencia

de reducciones necesarias que preserva (I12) en R;11.
a

La siguiente proposicién resume y conecta todos los resultados sobre invariantes pro-
bados hasta ahora.

Proposicién 4.4.13 Sea (R, ..., Ry,), n > 0, una secuencia de transformacion vir-
tual. Entonces, los invariantes (I1) e (I2) se verifican en R;, para todo i =0,..., n.

DEMOSTRACION. El resultado es una consecuencia directa de los Lemas 4.4.7, 4.4.8,
4.4.10,y 4.4.12. |

Cabe destacar que todas las demostraciones realizadas en esta seccién se han plantea-
do en un contexto de reescritura, de forma similar a las realizadas para otras reglas
de transformacién relacionadas con computaciones necesarias. Esta forma de sim-
plificar los esquemas de demostracién es factible gracias a los abundantes resultados
sobre reescritura necesaria disponibles en la literatura, asi como a la posibilidad de
ser extrapolados (bajo ciertas condiciones) al caso general de estrategias de narrowing
correctas y completas. De hecho, la correccién y completitud fuerte del sistema de
transformacion se deriva de la preservacién de los invariantes (I1) e (I2) a lo largo de
toda secuencia de transformacién virtual (demostrado en la Proposicién 4.4.13), junto
con los resultados de correccién, completitud y optimalidad del narrowing necesario
(recogidos en el Teorema 2.2.15).

Teorema 4.4.14 (correccién y completitud fuertes) Sea (Rg,...,Rn,), n > 0,
una secuencia de transformacion virtual y sea e una ecuacion. Entonces, e 'im»; true
es una derivacion de narrowing necesario en Rq si y solo si existe una derivacion de
NaArrowing necesario e «"i;, true en R, tal que 8' =0 [Var(e)].

DEMOSTRACION. La demostracién es perfectamente andloga a la del Teorema 4.3.5
(correccién y completitud fuertes del plegado no reversible), sustituyendo el uso de los
Lemas 4.3.3 y 4.3.4 (correccién y completitud bajo reescritura del plegado no rever-
sible) por la preservacién en toda secuencia de transformacién virtual del invariante
(I1) enunciado en la Proposicién 4.4.13. O

Obsérvese que en este resultado de correccién y completitud fuertes se expresa de
forma implicita que no sélo el desplegado necesario es fuertemente correcto y completo
(aspecto que ya conociamos del capitulo anterior) sino también el plegado T&S (y la

combinacién de ambas reglas), lo que era nuestro principal objetivo en esta seccién.
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4.5 Plegado y evaluacion parcial

Si, como ya se ha comentado, la operacién de desplegado juega un papel fundamental
en el contexto de la especializacién de programas declarativos, también en ocasiones
se usan versiones (posiblemente restringidas) de plegado en el proceso de la evalua-
cién parcial. Asi ocurre, por ejemplo, con las técnicas de supercompilacién de Turchin
[1986b] para especializar programas funcionales, o con la propia condicién de cierre
exigida en los contextos 1égicos puros. De hecho, existen aproximaciones que des-
criben el propio proceso general de evaluacién parcial estrictamente en términos de
plegado/desplegado. En la transformacién de evaluacién pascial, el plegado general-
mente se ve como una fase final de renombramiento que se aplica al finalizar el proceso
fundamental de generacién de los drboles de desplegado y extraccién de resultantes.
M4s ain, los beneficios de efectuar esta clase de renombramiento (similar a un paso de
plegado) después de especializar (por desplegado) un conjunto de términos, resultan
especialmente relevantes cuando dichos términos se corresponden con conjunciones de
atomos (lo que se conoce como evaluacion parcial conjuntiva). En este contexto, el
proceso de plegado puede realizarse de forma automatica, al igual que la fase previa de
desplegado. En [Albert et al., 1998a] se detalla el papel que juega la regla de plegado
en el contexto de la evaluacién parcial de programas légico-funcionales. Como ya se
ha comentado, las técnicas de evaluacién parcial son un subconjunto estricto de las
transformaciones basadas en plegado/desplegado, donde el desplegado es la regla de
transformacion basica que se usa para implementar el nicleo de un evaluador parcial
(ver Seccién 3.6 del capitulo anterior), mientras que el plegado puede simular un post-
proceso de renombramiento sobre el programa especializado [Alpuente et al., 2000b].
De esta forma, muchas de las técnicas de EP (que originalmente no se han descrito
explicitamente en términos de la aproximacién “reglas + estrategias” de Burstall y
Darlington [1977]) pueden ser reformuladas en términos de transformaciones de ple-
gado/desplegado donde el desplegado supone el nicleo de la transformacién, mientras
que sélo se obtiene una forma limitada de plegado implicito al imponer la condicién de
cierre [Pettorossi y Proietti, 1996a]. Este requerimiento es similar a la condicién cono-
cida como need for folding o bisqueda de regularidades que aparecen en el contexto
de los sistemas de transformacién basados en plegado/desplegado.

Intuitivamente, la condicién de cierre requiere que el proceso de deduccién parcial
al estilo original de Lloyd y Shepherdson [1991] no se realice en base a un solo objetivo
atémico, sino sobre un conjunto de atomos S, de tal forma que cada dtomo que
aparece en el cuerpo de una cldusula en el programa transformado y que tenga un
predicado que aparezca en S, sea una concrecién (instancia) de algin dtomo de S.
Si esta condicién se mantiene, cada dtomo en el cuerpo de una cldusula transformada
se refiere a una de las cabezas de las clausulas transformadas, obteniéndose asi una

forma limitada de plegado.
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Ademas, la mayoria de los métodos de deduccién parcial hacen uso de una trans-
formacién de renombramiento. De nuevo, este postproceso se relaciona con el marco
original de Lloyd y Shepherdson [1991], en este caso con la condicién de indepen-
dencia. Los 4tomos del conjunto S, junto con sus correspondientes ocurrencias en
las cldusulas transformadas, son renombrados para evitar la duplicacién de cédigo
para aquellos pares de 4tomos con instancias comunes. Esto evita la generacién de
soluciones redundantes e incluso, en presencia de negacién, de soluciones incorrectas.
De nuevo, este renombramiento se relaciona estrechamente con la transformacién de
plegado. Concretamente, si se considera que existe una regla de definicién al estilo de
las que aparecen en nuestras secuencias de transformacion virtuales (Definicién 4.4.1),
donde cada predicado nuevo se define de forma que tenga el mismo valor de verdad
que el predicado viejo asociado, entonces pueden realizarse una serie de pasos de ple-
gado para reemplazar las ocurrencias del predicado viejo por las correspondientes del
nuevo.

Siguiendo la idea anterior, en [Fujita, 1987; Bossi et al., 1990; Sahlin, 1991; Bossi y
Cocco, 1993; Prestwich, 1993; Proietti y Pettorossi, 1993; Gallagher, 1993] se estudian
diversas técnicas para la especializacién de programas légicos basadas en las reglas
de plegado/desplegado. Siguiendo estas formulaciones, dado un programa P y un
objetivo <= G, se trata de introducir un nuevo predicado newp definido por la clausula
D siguiente:

D :newp(Xy,...,X,) <G

donde Xj,...,X,, son las variables de G. Obviamente, newp(Xi,...,X,) y G son
objetivos equivalentes con respecto a la semdntica de PU{D}. Més concretamente, es
posible relacionar una evaluacién parcial de newp(Xy, ..., X,) con respecto a PU{D}
con otra de G con respecto a P donde, para conseguir la equivalencia, es suficiente
con realizar un proceso de renombramiento (o plegado) en el segundo caso, gracias al
cual todas las instancias de G se sustituyen por las instancias apropiadas de newp en
el programa especializado (nétese que esta iltima fase siempre es posible gracias a la
condicién de cierre).

Una forma alternativa de conseguir este mismo resultado es mediante una secuen-
cia de aplicaciones de las reglas de plegado/desplegado. En este caso, se parte del
programa extendido P U {D}, donde D se considera una regla de definicién (al esti-
lo de la Definicién 4.4.1 sobre secuencias de transformacién virtuales) que define al
predicado nuevo newp. A partir de ahi, se aplican una serie de pasos de desplegado
sobre D hasta encontrar regularidades y proceder a un paso de plegado utilizando D
como regla plegante. De esta forma, se obtiene una definicién recursiva y eficiente de
newp que puede verse una vez mas como una especializacién renombrada del objetivo

original G.
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Hasta ahora hemos visto la estrecha conexién existente entre la regla de plegado y
las condiciones de cierre e independencia que se requieren en la evaluacién parcial con
renombramiento de programas légicos. Sin embargo, todavia existen otras relaciones
mads interesantes que considerar.

El principal defecto a la hora de describir la especializaciéon de un programa como
un proceso de transformacién basado en plegado/desplegado es que, como es bien
conocido, estas técnicas tienen en general un caricter menos automatizable que los
métodos de evaluacién parcial “ad hoc”. Sin embargo, con esta aproximacién es
posible conseguir (a un coste méas elevado) una clase mayor de transformaciones,
que no son factibles mediante las técnicas estandar de evaluacién parcial como, por
ejemplo, la eliminacién de variables redundantes, la deforestacién o la formacién de
tuplas.

Este problema reside fundamentalmente en el hecho de que las técnicas clasicas de
deduccién parcial al estilo de Lloyd y Shepherdson [1991] realizan evaluaciones par-
ciales para atomos independientes. Recientemente, en [Gliick et al., 1996; Leuschel
et al., 1996] se ha introducido una técnica para la deduccién parcial de conjuncio-
nes de dtomos. A diferencia de las aproximaciones cldsicas, la evaluacién parcial
conjuntiva permite considerar conjunciones de dtomos en S incluso en el proceso de
renombramiento.

En el contexto de la programacion l6gico-funcional, el método de evaluacién par-
cial dirigido por narrowing de Alpuente et al. [1997a, 1998a] utiliza las nociones de
resultante, cierre e independencia que hemos descrito en el capitulo anterior. Ademés,
en este marco genérico para la especializacién de programas légico-funcionales, el pro-
ceso de renombramiento efectuado tras la evaluacion parcial propiamente dicha actia
como una forma de plegado similar al caso 16gico descrito anteriormente, con algunas

peculiaridades que veremos a continuacién.
Ejemplo 39 Consideremos la definicién bien conocida para la funcién append que
concatena dos listas en el siguiente programa R7:
append(nil, Ys) — Y,
append(X : X5, Ys) — X : append(Xs, Ys)
Una especializacién del programa anterior con respecto al conjunto:
S = {append(append(Xs, Ys), Zs), append(Xs, Ys)}
devuelve el siguiente conjunto de resultantes como programa transformado R':
append(append(nil,Ys),Zs) — append(Ys, Zs)
append(append(X : Xs,Ys),Zs) — X : append(append(Xs, Ys), Zs)
append(nil, Zg) — Zg
append(Y : Ys,Zs) — Y : append(Ys, Zs)

"Usamos nil y : como constructores de las listas.
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donde R’ es S-cerrado.

A continuacién podemos realizar un renombramiento de las reglas de R’ y de los
términos de S de tal forma que, para toda llamada ¢t que sea S-cerrada, las respuestas
computadas parat en R y las respuestas computadas para la llamada renombrada en el
programa R’ renombrado coincidan. Ademaés, este proceso puede resultar necesario en
aquellas ocasiones en las que, tras la evaluacion parcial, sea necesario recuperar la clase
original de los programas que especializamos. En particular, si en el ejemplo anterior
consideramos programas CB (como ocurre en los marcos de evaluacién parcial para
programas perezosos de Albert et al. [1998a] y Alpuente et al. [19991]) como es el caso
del programa original R, entonces el conjunto de resultantes calculado anteriormente
no puede considerarse una especializacién correcta, ya que R’ no es CB. Una forma de
corregir este defecto es renombrar los términos especializados de tal forma que, tras el
renombramiento, S contenga inicamente patrones lineales encabezados por diferentes
simbolos de funcién. En particular, interesa que las partes izquierdas de las reglas
que componen el programa especializado (que son instancias constructoras de de los
términos especializados) sean reemplazadas por los correspondientes patrones lineales
nuevos a través del renombramiento. La siguiente definicién de Alpuente et al. [1999f]
captura la idea del tipo de renombramiento que nos interesa.

Definicién 4.5.1 (renombramiento independiente) Un renombramiento p para
un conjunto de términos S es una aplicacién de términos en términos definida como
sigue: para todo s € S, p(s) = fs(Tn), donde T;, son las variables distintas de s en su
orden de apariciéon y fs es un nuevo simbolo de funcién que no apareceen R 0 S y es
diferente del simbolo raiz de cualquier otro término p(s'), con s’ € Sy s’ # s. Por
abuso, p(S) denota el conjunto S’ = {p(s) | s € S}.

La aplicacién de un renombramiento de este tipo a un conjunto de términos S se hace
de forma obvia, mientras que para renombrar un conjunto de resultantes el renom-
bramiento procede como sigue. Primero se aplica el renombramiento independiente
p a las partes izquierdas de los resultantes, lo que es posible gracias al hecho de que
estas son instancias constructoras de las llamadas especializadas en S. Por su parte,
las partes derechas de los resultantes son renombradas por medio de una funcién au-
xiliar ren,, que reemplaza recursivamente cada llamada en la expresién dada por una
llamada a la correspondiente funcién renombrada (de acuerdo con p). Esta inspeccién
recursiva es similar al propio test de closedness, cuyos detalles pueden consultarse en
[Alpuente et al., 19991].
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Definicion 4.5.2 Sea t un término y p un renombramiento independiente. Entonces

t site X
c(ren,(tn)) sit=c(t,), c€(CU{~,A}), n>0
ren,(t) = ¢ (p(s))6’ si36,3s € Stal quet =350y
0' = {z > ren,(z6) | z € Dom(6)}
t en otro caso

Ejemplo 40 Considerando de nuevo el programa append y el conjunto S del Ejemplo
39, tenemos que la siguiente aplicacién p es un renombramiento independiente:

{ append(Xs,Ys) = app(Xs,Ys),
append(append(Xs, Ys), Zs) — dapp(Xs, Ys, Zs) }-

Si renombramos el programa R’ usando p obtenemos el siguiente programa especia-

lizado:
dapp(nil,Ys,Zs) — app(Ys,Zs)
dapp(X: Xs,Ys,Zs) — X :dapp(Xs,Ys,Zs)
app(nil,Ys) — Y;

app(X:Xs,Ys) — X:app(Xs,Ys)

Una forma alternativa de conseguir este mismo programa via plegado/desplegado
consiste en construir una secuencia de transformaciones similar a la vista en el Ejemplo
34 que estudiamos en el capitulo anterior (haciendo uso de las reglas del desplegado
necesario de la Seccién 3.4.2 y el plegado T&S definido en la Seccién 4.4). En este
caso, el programa original coincide con R anadiendo ademas las siguientes reglas de
definicién para los simbolos nuevos dapp y app (obsérvese la relacién entre estas reglas

y p):

app(Xs,Ys) - append(Xs,Ys) (Rl)
dapp(Xs, Ys,Zs) — append(append(Xs,Ys),Zs) (R2)

A continuacién procedemos a desplegar la primera regla de definicién R; y obtenemos:

app(nil,Ys) — Y; (R3)
app(X:Xs,Ys) — X:append(Xs,Ys) (R4)

Y plegando la regla R4 con la regla de definicién original Ry queda:
app(X:Xs,Ys) — X:app(Xs,Ys) (Rs)

Por otro lado, con la idea de obtener una versién recursiva de dapp, procedemos a
desplegar la regla de definicién Rs, obteniendo el nuevo par de reglas:

dapp(nil,Ys,Zs) — append(Ys,Zs) (Rs)
dapp(X: Xs,Ys,Zs) — append(X: append(Xs,Ys),Zs) (R7)
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Al plegar Rg usando R; nos queda:
dapp(nil,Ys,Zs) — app(Ys,Zs) (Rs)
Un nuevo desplegado de R; genera:
dapp(X: Xs,Ys,Zs) — X :append(append(Xs,Ys),Zs) (Ry)

Finalmente, por plegado de Ry con respecto a la definicién original de dapp (regla

R,) obtenemos la regla:
dapp(X: Xs,Ys,Zs) — X:dapp(Xe,Ys,Zs) (Rio)

De esta forma, el programa transformado final, ademdas de todas las reglas de R,

contiene el siguiente conjunto:

app(nil,¥s) — Y; (R3)
app(X:Xs,Ys) — X:app(Xs,Ys) (Rs)
dapp(nil, Y, Z —  app(Ys,Zs) (Rg)

)
dapp(X: Xs,Ys,Zs) — X:dapp(Xs,Ys,Zs) (Rio)

Noétese que, como esperdbamos, este conjunto de reglas coincide con el programa
anterior obtenido por evaluacién parcial tras el renombramiento posterior.

Es importante destacar la estrecha conexién existente entre los pasos de plegado
dados en la secuencia de transformacién anterior y los de renombramiento que se
aplican normalmente al final de una evaluaciéon parcial. Por ejemplo, el paso de
plegado dado sobre el subtérmino append(append(Xs,Ys,Zs) puede verse como un
renombramiento de dicho término (donde se anidan dos simbolos “viejos”) por el

término (“nuevo”) dapp(Xs, Ys, Zs)-

En este punto, ya hemos comprobado que en el contexto de los lenguajes logico-
funcionales, la relacién existente entre la transformacién de plegado y la fase de
renombramiento tras una EP se mantiene, de forma similar a lo que ocurre en el
contexto de la programacién 16gica. Mas atn, en el caso integrado (a diferencia del
légico puro) este renombramiento (o un plegado equivalente) puede resultar impres-
cindible para poder especializar programas preservando la estructura original de los
mismos.

Por otro lado, si partimos de una versién légica del ejemplo anterior, al aplanar la
llamada a especializar obtenemos un conjunto de d4tomos de la forma append(Xs, Ys, Zs),
append(Zs,Us, V). En este caso no es posible sintetizar por especializacién un pre-
dicado capaz de concatenar tres listas utilizando el esquema cldsico de evaluacion
parcial original de Lloyd y Shepherdson [1991]. Esta situacién también es cierta

en el caso integrado si en vez de intentar especializarlo como una llamada anidada
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append(append(X, Ys), Zs) lo hacemos partiendo de su versién aplanada correspon-
diente append(Xs,Ys) = Zg, append(Zs,Us) = Vs. Al utilizar el método de Alpuente
et al. [1996b, 1997a], la especializacién del ejemplo anterior tiene éxito si se lleva a
cabo sobre una expresién anidada de la forma append(append(Xs, Ys),Zs), ya que se
puede explotar la potencia de la sintaxis funcional. Esto permite transformar el pro-
blema original (de formacién de tuplas) en otro més simple (de deforestacién), que es
facilmente resuelto por el método de Alpuente et al. [1996b, 1997a].

Ahora bien, en un marco de deduccién parcial conjuntivo, tenemos la posibilidad
de considerar la especializaciéon de conjunciones de d4tomos sobre programas légicos
que si producen especializaciones efectivas [Gliick et al., 1996; Leuschel et al., 1996].

Ejemplo 41 Siguiendo con nuestro ejemplo, una evaluacién parcial conjuntiva del
conjunto de llamadas {append(Xs, Y5, Zs) A append(Zs, Us, Vs), append(Xs, Ys, Z5) } con
respecto al programa légico clasico que define el predicado append, utilizando el re-

nombramiento (conjuntivo) p:

{ append(Xs,Ys, ZS) = aPP(Xs,Ys, ZS):
append(Xs, Ys, Zs) A append(Zs, Us, Vs) — dapp(Xs, Ys, Us, Vs) }.

generaria el programa pretendido (ver [Gliick et al., 1996; Leuschel et al., 1996] para
més detalles):

dapp(nil, Y, Zs, Ug

) app(Ys, Zs, Us)
dapp(X : X, Ys, Z, X : Ug)

)

)

=

< dapp(Xs, Ys, Zs, Us)
app(nil, Yy, Ys) <
=

app(X : Xs, Ys, X : Zg app(Xs, Ys, Zs)

El marco de Alpuente et al. [1996b] tiene el mismo potencial de especializacién que la
evaluacién parcial conjuntiva (y la supercompilacién positiva de la programacién fun-
cional) como se demuestra en [Alpuente et al., 1998a]). Esto es asi porque el método
genérico de Alpuente et al. [1996b] permite trabajar con ecuaciones y conjunciones
durante la especializacién con sélo considerar los operadores de igualdad y conjuncién
como simbolos primitivos del lenguaje. Desafortunadamente, el uso de tales simbolos
primitivos puede afectar al proceso de especializacién si no se hace un tratamiento
especial de los mismos que permita alcanzar la condiciéon de cierre de forma razonable.
En [Albert et al., 1998a] se formula una extensién del método de evaluacién parcial
dirigida por narrowing que maneja de forma efectiva los simbolos primitivos de igual-
dad (estricta) y conjuncién durante la especializacién de programas légico-funcionales

perezosos.

Ejemplo 42 Considerando ahora la evaluacién parcial conjuntiva del programa pre-

sentado en el Ejemplo 39 a partir del término append(Xs,Ys) ~ Zs A append(Zs, Us) =
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Vs, se obtiene el siguiente conjunto de resultantes:

append(nil,Y.) & Us A append(Us,Zs) &~ Vs —  append(Ys,Zs) &~ Vg

append(X : Xs,Ys) ~ Us A append(Us, Zs) & Vg — append(Xg, Ys) & WA
append(Us, Zs) & WsA
X:Ws ~Ug

append(nil, Zs) — Zs

append(Y : Ys,Zs) — Y : append(Ys, Zs)

que, tras un renombramiento adecuado para reemplazar un término de la forma
append (X, Ys) & Zs Aappend(Zs, Us) & Vg por otro de la forma dapp(Xs, Y, Zs, Us, Vs),

derivaria una regla R con el siguiente aspecto:

dapp(X: Xs,Ys,Z: Zg, U, V:Vg) =& X = ZA
Z ~ VA
dapp(X57Ys:ZsaUsaVs)

obteniéndose un programa similar en eficiencia al del Ejemplo 40, atin cuando ahora
aparecen un par de pardmetros redundantes en la definicién de dapp.

Sin embargo, lo que mds nos interesa observar en este ejemplo es el hecho de
que el renombramiento actua sobre una conjuncién de términos, lo cual tiene sus
repercusiones en el paso de plegado equivalente. Si la especializacion se hace siguiendo

una secuencia de transformacién, a partir de la regla de definicion siguiente:

dapp(Xs, Y, Zs,Us, V) — append(Xs, Ys) & ZeA
append(Zg,Us) & Vg

obtenemos por sucesivos desplegados:

dapp(X: Xs,Ys,Z : Zg,Ug, V:Vg) =& X = ZA
Z~ VA
append(Xs, Ys) & ZsA
append(Zg,Us) & Vg

que, tras un paso de plegado, se transforma exactamente en R.

Lo importante de este ejemplo es que el renombramiento considerado anteriormen-
te se puede simular con el paso de plegado T&S anterior de una forma mas natural
que en el Ejemplo 40 ya que, en general, un paso de plegado no siempre se restringe
a un solo término, sino que lo habitual es que se refiera a una conjuncion de ellos,

como es el caso que acabamos de ver.

4.6 Conclusiones

La regla de plegado junto con la de desplegado constituye el niicleo de todo sistema de

transformacion basado en la aproximacién “reglas + estrategias”. En la Seccién 4.2
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hemos presentado una versién del plegado reversible inspirada en el plegado in-situ
descrito en [Pettorossi y Proietti, 1998], que es disyuntivo, utiliza reglas de un dnico
programa y es reversible con respecto al desplegado impaciente descrito en la Seccién
3.3 del capitulo anterior. La condicién de reversibilidad demostrada muestra que los
pasos de plegado pueden deshacerse por pasos de desplegado impaciente apropiados,
lo que permite demostrar de forma inmediata la correccién y completitud fuerte de

la transformacion.

En la Seccion 4.3 hemos introducido una variante conjuntiva del plegado al estilo de
Gardner y Shepherdson [1991], que sigue considerando reglas de un dnico programa.
Aunque la potencia de optimizacion de la transformacién es todavia muy limitada,
el nuevo tipo de plegado puede verse como un primer paso en la consecucién de la
versiéon méas potente y flexible del plegado presentada en la Seccién 4.4.

La extensién se ha hecho al caso de programas inductivamente secuenciales con una
semantica operacional basada en narrowing necesario. A diferencia de la definicién
original de Gardner y Shepherdson [1991], en este caso no es necesario exigir que
la regla plegable sea instancia de una sola regla plegante. El autoplegado se evita
considerando que ambas reglas no se solapen, al tiempo que las sustituciones utilizadas
son simples emparejadores de términos. Las principales propiedades de este tipo de
plegado son su correccién y completitud fuertes, al tiempo que se preserva el cardcter

inductivamente secuencial de los programas transformados.

Finalmente, en la Seccién 4.4, hemos formulado una extensién del plegado clasico
de Tamaki y Sato [1984] para un contexto declarativo integrado, obteniéndose una
versién conjuntiva que permite extraer las reglas plegantes y plegables de programas
distintos. Esta ultima caracteristica es la que dota de toda la potencia de optimizacién
al nuevo tipo de plegado.

Para definir el plegado T&S, se introduce el concepto de secuencia de transforma-
cién virtual en la cual se permite plegar redexes que no tienen porqué ser necesarios,
lo que simplifica la propia definicién de plegado. Tampoco es necesario generalizar
el término a plegar, ya que es suficiente que éste sea una mera instancia del termino
plegante y, ademds, se simplifica el control de las variables de las reglas involucradas

en el plegado.

Gracias al hecho de que esta transformacién preserva también la secuencialidad
inductiva de los programas, las demostraciones se realizan basicamente en un contexto
de reescritura, donde se pueden reutilizar los abundantes resultados sobre reescritura
necesaria disponibles en la literatura (y que se extrapolan de forma simple al caso de
narrowing necesario). La correccién y completitud fuertes del sistema de transforma-
ci6én se deriva del mantenimiento de un par de invariantes (I1) e (12) a lo largo de toda
secuencia de transformacién virtual, junto con los resultados estandar de correccion,

completitud y optimalidad del narrowing necesario.
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Entre las aplicaciones de la transformacion de plegado, estd la posibilidad de des-
cribir el proceso de evaluacién parcial en términos de pasos de plegado/desplegado.
En estas aproximaciones, el plegado puede verse como una fase final de renombramien-
to, aplicada tras el proceso de generacién de arboles de desplegado y extraccién de
resultantes. En el contexto de evaluacién parcial conjuntiva, el postproceso de renom-
bramiento puede verse como una forma especial de plegado, que resulta imprescindible

para preservar la clase de programas que se considera en la transformacion.

Aparte de la su aplicabilidad en las técnicas de EP, la transformacién de ple-
gado (junto con la de desplegado) muestra su mayor grado de aplicacién en todo
sistema de transformacién de programas declarativos basado en la aproximacién “re-
glas+estrategias”. Bésicamente, su poder consiste en su capacidad para sintetizar
definiciones recursivas y eficientes de funciones cuyas reglas originales hayan sido
previamente desplegadas (y posiblemente también tratadas por otras reglas de trans-
formacién). En particular, siguiendo a Pettorossi y Proietti [1996a,b], para derivar
programas “mejores” pero semdnticamente equivalentes al programa original por ple-
gado/desplegado, es usual dirigir el proceso de transformacién por una estrategia
consistente en la realizaciéon de una serie de pasos de desplegado que permiten en-
contrar regularidades y posibilitar asi pasos de plegado posteriores. Sin esta iltima
posibilidad, en general no se puede derivar programas eficientes, incluso aunque se
disponga de otras reglas de transformacién. En [Alpuente et al., 1999e,d] describimos
un sistema de transformacién para programas légico-funcionales que usa el plegado

T&S descrito en la Seccién 4.4 y que detallaremos a continuacién.

En un sistema de transformacién basado en la aproximacién reglas + estrategias,
una posibilidad para conseguir el objetivo de obtener un programa mas eficiente que
el de partida, consiste en intentar asegurar la “ganancia en eficiencia” mientras se
avanza en la secuencia de programas, como se hace por ejemplo con el concepto
de improvement del sistema propuesto en [Sands, 1996] para la transformacién de

programas funcionales.

Esta propiedad estd asegurada por la regla de desplegado que vimos en el capitulo
anterior, ya que, en términos sencillos, su aplicacién supone avanzar en los pasos de
computacién (de las expresiones desplegadas). Sin embargo, al ser el plegado una
operacién que, en cierta manera, actia en sentido contrario al desplegado (“atra-
sando” pasos en la computacién), puede parecer a priori que su papel sea justo el
contrario al esperado: que en vez de mejorar la eficiencia del programa transformado,
produzca una versiéon mds ineficiente del mismo. Sin embargo, esto no es cierto cuan-
do se considera el plegado no reversible en la linea del propuesto por Tamaki y Sato
[1984]. Al menos, no sucede asi cuando se imponen las condiciones de aplicabilidad
apropiadas. Estas condiciones pueden implicar un chequeo (sintactico) de distintos

elementos asociados a varios programas, teniendo en cuenta la historia de la secuencia
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de transformacién seguida. El objetivo fundamental que se persigue en principio al
imponerlas, es el de permitir demostrar la correccién de la transformacién aunque, co-
lateralmente, con ellas también se consigue asegurar un cierto grado de optimizacion.
Esto se debe a que se trata de restricciones sintcticas que, de alguna forma, sirven
para identificar y preservar algun tipo de medida de “coste computacional” (rango de
un objetivo [Tamaki y Sato, 1984], peso de un &rbol de prueba [Kawamura y Kana-
mori, 1990], improvement [Sands, 1996]) que se vaya reduciendo (o que al menos no
se incremente) al aplicar pasos tanto de desplegado como de plegado. Si observamos
nuestra definicién de plegado T&S de la Seccién 4.4, encontramos que tales restriccio-
nes impiden un tipo de plegado reiterado sobre una misma regla, a pesar de que ésta
haya sido desplegada sucesivamente. Ademas se evita el autoplegado que introduciria
bucles infinitos en evaluaciones posteriores. De esta manera se consigue preservar el
rango de los términos, tal y como indican los invariantes de todos los programas que
aparecen en una misma secuencia de transformacién. Asi, mientras el invariante (I1)
se relaciona con la correccién de la regla de plegado, el invariante (I2) garantiza que
nunca haya pérdidas de eficiencia®.

El Ejemplo 40 que acabamos de ver en la seccién anterior resulta clarificador
en este sentido. Obsérvese que, por una parte, el nimero de pasos de desplegado
aplicados es superior al de plegados, obteniéndose una versién eficiente de la funcién
dapp. El mismo ejemplo también muestra que no se puede sintetizar la version deseada
de dapp si tnicamente se dispone del tipo de plegado no reversible visto en la Seccién
4.3. La razén estriba en que la regla plegante que hemos utilizado en el paso de
plegado T&S no se encuentra en el tltimo programa de la secuencia (que es el que
contiene la regla plegable), siendo esto un requisito necesario para poder aplicar el
plegado no reversible. Ademds, esta situacion se repite en la mayoria de aplicaciones
practicas: una version eficiente de una funcién se obtiene plegando una de su reglas
desplegadas con respecto a la original, que precisamente por haber sido desplegada
nunca se encuentra en el tltimo programa de la secuencia de transformacién.

Por todas estas razones, la regla de plegado T&S que hemos introducido en la
Seccién 4.4 se revela como la tnica formulacién apropiada de plegado para ser usada
en un sistema de transformacién para programas inductivamente secuenciales. Su
uso combinado con la regla de desplegado necesario (y las que veremos en el capitulo
siguiente) permite obtener optimizaciones efectivas en los programas transformados.

La mayoria de las estrategias de transformacién que se usan para conducir la se-
cuencia de aplicacién de las reglas de transformacién, suelen seguir un patrén genérico
en el que, partiendo de una definicién de funcién que se pretende optimizar, primero

se realiza sobre ella todas las transformaciones de desplegado (acompanadas de otras

8En el caso l6gico-funcional, el invariante (12) asegura que las derivaciones no crecen en longitud,
aunque puede darse el caso de que, al aparecer mas reglas en los programas transformados, también

crezca el nimero de derivaciones posibles para un mismo objetivo.
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auxiliares que sean necesarias) hasta conseguir encontrar alguna regularidad que per-
mita realizar un paso final de plegado que devuelva una versién recursiva y eficiente de
la regla original. Es decir, un solo paso final de plegado, por varios pasos intermedios
de desplegado y de aplicacién de otras reglas auxiliares.

Sin embargo, es frecuente que en una secuencia de transformacién existan pasos
de plegado extra a los que acabamos de comentar. Esto ocurre cuando se pretende
usar la definicién eficiente y transformada de una funcién f en la definicién de otra
funcién que originalmente utiliza la versién inicial de f. Esta situacién se repetird
muy frecuentemente cuando apliquemos la regla de introduccién de definiciones que
veremos en el capitulo siguiente. Para dar una idea intuitiva de este segundo uso del

plegado, veamos el siguiente ejemplo.

Ejemplo 43 Consideremos la siguiente extensién del programa original del Ejemplo
39

Y,

append(nil,Ys) —
— X :append(Xs, Ys)
%

append(X : Xg, Yo
doubleappend(Xs, Ys, Zs
test(Xs, Vs, Zs

append(append(Xs, Ys), Zs)

)
)
)
) — CI...append(append(Xs,Ys),Zs) - . -]

donde C[. .. append(append(Xs, Ys), Zs) - . .] se refiere a dos llamadas anidadas de append
dentro de un contexto cualquiera. Siguiendo una secuencia de transformaciones si-
milar a la vista en el Ejemplo 40, podemos derivar un programa que define de forma
eficiente la funcién doubleappend. Sin embargo, en el programa final seguiria existien-
do la funcién test que, en su parte derecha, no utiliza las ventajas que representa la
nueva forma de concatenar tres listas asociada a la nueva definicién de doubleappend.
Esta deficiencia puede eliminarse con un paso extra de plegado sobre la regla origi-

nal que define a test con respecto a la regla original que define a doubleappend,

obteniéndose asi el programa final optimizado:

append(nil,Y;) — Y;
append(X : Xs, Ys) X : append(Xs, Ys)
append(Ys, Zs)
X : doubleappend (X, Y, Zs)
C[...doubleappend(Xs, Ys, Zs) . - ]

_>
doubleappend(nil, Y, Zs) —
doubleappend (X : X, Ys,Zs) —
test(Xs, Ys,Zs) —

En el capitulo siguiente completaremos el conjunto de reglas de transformacién con-
sideradas en este capitulo, para conformar un sistema robusto y potente de transfor-

macién de programas légico-funcionales perezosos.






Capitulo 5

Un sistema completo de

transformacion

En este capitulo presentamos el conjunto completo de reglas que constituyen un sis-
tema de transformacién para programas inductivamente secuenciales. Aparte de las
reglas bésicas de desplegado necesario y plegado T&S estudiadas anteriormente (Sec-
ciones 3.4.2 y 4.4), en la Seccién 5.2 completamos el sistema con otras reglas auxi-
liares para la introduccién y eliminacién de definiciones, operaciones de abstraccién
y, finalmente, algunas leyes para las funciones primitivas (reglas de reemplazamiento
algebraico). Nuestro objetivo es definir un conjunto amplio de transformaciones para
programas légico-funcionales que goce de las propiedades de correccién y completitud
fuertes con respecto a la semdantica de valores y respuestas computadas. Este conjunto
de reglas extiende el sistema original definido por Burstall y Darlington [1977] para la
transformacién de programas funcionales, incorporando muchas de las optimizaciones
que se han propuesto posteriormente en el drea y generalizdndolas para el caso de los
lenguajes integrados con una semdéntica operacional basada en narrowing necesario.
En la Seccién 5.3 demostramos que este conjunto de reglas es suficiente para
implementar en nuestro contexto la mayoria de las estrategias de transformacion
més potentes que se conocen, como son las de composiciéon y formacién de tuplas
(aparte de otras estrategias propuestas en la literatura, que también serdn objeto
de discusién). Los resultados experimentales se muestran en la Seccién 5.4, donde
introducimos el sistema de transformacién SYNTH, con el cual realizamos una serie
de pruebas usando ejemplos cldsicos y otros mas novedosos que ponen de manifiesto
las ventajas del sistema de transformacién a dos niveles: a) ganancia de eficiencia
en los programas transformados y b) buen nivel de automatizacién del proceso de

transformacion.
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Comenzamos este capitulo haciendo un breve recuento de las diversas propuestas
para definir reglas y estrategias de transformacién que se han hecho en los contextos
lgico y funcional puros, planteando a la vez los problemas y ventajas de la extensién
de estas ideas al contexto integrado.

5.1 Motivaciéon y antecedentes

Segun la aproximacion de “reglas + estrategias”, para optimizar un programa es
necesario definir un conjunto de reglas de transformacién elementales (incluyendo
las operaciones bésicas de plegado y desplegado), que se aplican sobre un programa
siguiendo una determinada estrategia. Por estrategia entendemos un conjunto de me-
tareglas que dirigen de forma automaética, guiada por una heuristica o asistida por el
usuario, el proceso de aplicacion de las reglas elementales para construir la secuencia
de transformaciones [Pettorossi y Proietti, 1994, 1996b]. Esta técnica puede conseguir
resultados tales como: la eliminacién de variables innecesarias [Proietti y Pettoros-
si, 1993], evitar la construccién de estructuras de datos intermedias o el recorrido
miltiple de una misma estructura de datos [Burstall y Darlington, 1977], convertir
especificaciones (ineficientes) en programas (eficientes) [Komorowski, 1991], realizar
la compilacién de un programa fuente (es el caso del compilador del lenguaje funcio-
nal Haskell [Peyton-Jones, 1996]), asi como efectuar la especializacién de programas
respecto a parte de sus datos de entrada.

Respecto a este tltimo punto, la principal ventaja de un marco general de transfor-
macién de programas estriba en que su potencia es mucho mas alta que la de cualquier
especializador parcial (de hecho, ya hemos visto que las técnicas de especializacién
pueden verse como como un caso particular de las técnicas de transformacion por ple-
gado/desplegado [Pettorossi y Proietti, 1996b]) y, aunque su grado de automatizacién
puede presentar ciertas limitaciones, el uso de heuristicas apropiadas y la posibilidad
de interaccién con el usuario consigue paliar de forma efectiva estas deficiencias.

Aparte de las reglas bésicas de plegado y desplegado, existe en la literatura una
extensa gama de definiciones de reglas de transformacién elementales de menor rango
que las anteriores. Estas reglas accesorias son necesarias en un marco genérico de
transformacién de programas si realmente se pretende derivar programas eficientes.
Aunque existe una gran cantidad de variantes con diferentes nomenclaturas (repla-
cement, instantiation, abstraction, pruning, thinning, fattening, etc.)y significados
[Pettorossi y Proietti, 1994; Bossi et al., 1990], la idea bésica subyacente a todas ellas
consiste en anadir, modificar o eliminar porciones del programa o del objetivo original,
como vamos a describir en este capitulo.

En la literatura especializada en el tema, tanto en el campo légico ([Bossi y Cocco,
1993; Bossi et al., 1990; Gardner y Shepherdson, 1991; Pettorossi y Proietti, 1994,
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1996a; Tamaki y Sato, 1984]) como en el funcional ([Burstall y Darlington, 1977;
Kott, 1985; Nielson y Nielson, 1990; Sands, 1996; Scherlis, 1981; Zhu, 1994]), se da
buena cuenta de las ventajas que aporta el uso sisteméatico de conjuntos robustos de
reglas y la aplicacién de buenas estrategias de transformacién. Un hecho llamativo de
los contextos funcionales puros es que todos los sistemas de transformacién precisan
de una regla especial de instanciacién que se revela necesaria para posibilitar algunos
pasos de desplegado (por reescritura) posteriores, tal y como comentamos ya en el
Capitulo 3.

En [Burstall y Darlington, 1977] se desarrolla el primer sistema de transformacién
para programas escritos en un lenguaje funcional basado en ecuaciones recursivas
con patrones y en el cual se asume un sistema de evaluacién perezoso. Ademds de
las operaciones de plegado y desplegado, se afiaden cuatro nuevas reglas: definicidn
(introduce una nueva ecuacién recursiva cuya parte izquierda no es una instancia de
la parte izquierda de una definicién previa), instanciacidn (introduce una instancia
de una ecuacién existente), abstraccion (de alguna forma, la inversa de la anterior,
vincula una expresién a una variable, y reemplaza en una ecuacién ocurrencias de
esa expresién por la variable) y leyes para las primitivas (para permitir la reescri-
tura usando funciones primitivas). Todas las reglas de transformacién propuestas
preservan ciertos resultados de correccién parcial (a pesar de que los pasos locales
de plegado/desplegado preservan el significado del programa transformado, no siem-
pre se puede garantizar que una secuencia de transformaciones sea capaz de producir
cualquier programa equivalente) y el sistema global goza del potencial necesario para
la sintesis y optimizacién de programas.

La aproximacién basada en las transformaciones de plegado/desplegado fue adap-
tada inicialmente a la programacién légica por Tamaki y Sato [1984], reemplazando
emparejamiento por unificacién en las reglas de transformacién. Ademds de esta adap-
tacién de las reglas bésicas de plegado/desplegado, el sistema se amplia con una regla
que permite introducir nuevas definiciones y otra mas general que permite realizar

reemplazamiento de objetivos.

En [Bossi et al., 1990] se elabora un marco de transformacién de programas 16gicos
que incorpora operaciones definidas en trabajos previos y que, basicamente, son adap-
taciones para el caso 1égico de las leyes de primitivas de los programas funcionales
(definicién, insercién, borrado y mezcla de objetivos, mezcla de funciones, insercién
y borrado de clausulas y leyes de primitivas [Tamaki y Sato, 1984; Sato y Tamaki,
1984]). Ademas, se incluyen de forma novedosa otras operaciones nuevas como thin-
ning (que elimina un dtomo en el cuerpo de una cldusula), fattening (inversamente,
anade un dtomo al cuerpo de una cldusula), pruning (elimina una cldusula redundante
en un programa) y constraining (que restringe un programa al subprograma dado por

el cierre transitivo de un atomo). Todas las reglas son conservativas y se usan con
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el objeto de especializar programas dentro de un dominio restringido y prefijado. Se
trata de un método de especializacién de programas légicos que permite restringir
un programa general a una serie de casos particulares por medio de predicados de
restriccién (constraint predicates). El método usa las operaciones anteriores para res-
tringir el dominio de un programa y propagar la informacién de las restricciones a
través del mismo con el objetivo de simplificarlo siempre que sea posible. La eficiencia
se obtiene porque algunas partes de la computacion general se convierten en redun-
dantes en la versién especializada y pueden omitirse, o bien pueden precomputarse
otras partes. El sistema de transformacién es interactivo y guiado por el usuario y

usa ciertas heuristicas para dirigir el proceso.

En [Bossi y Cocco, 1993; Bossi et al., 1992] se considera la correccién con respecto
a las asf llamadas s-semdnticas (o seméanticas de respuestas computadas) y se enun-
cian condiciones de aplicabilidad para las operaciones de plegado, reemplazamiento,
thinning y fattening que aseguran la preservacién de tales semdnticas a lo largo de
la transformacién. Los mismos autores también han estudiado en [Bossi y Etalle,
1994; Bossi et al., 1995] la correcién del reemplazamiento de objetivos y sus operacio-
nes derivadas (bdsicamente todas ellas consisten en la sustitucién de una conjuncién
de dtomos por otra en el cuerpo de una cldusula), con respecto a las principales
semanticas sobre programas con negacién, tales como la semdantica de Fitting y la

semantica de Kunen.

Finalmente, Proietti y Pettorossi han sefialado en numerosos textos ([Proietti y
Pettorossi, 1990, 1993; Pettorossi y Proietti, 1994, 1996a,b, 1998]) la necesidad de in-
troducir heuristicas o estrategias que dirijan el proceso de transformacién, al tiempo
que adaptan ciertas estrategias desarrolladas en programacién funcional para identi-
ficar una definicién (predicado eureka) mediante la inspeccién de los drboles de des-
plegado. En [Pettorossi y Proietti, 1994], por ejemplo, se introducen algunas reglas
de transformacién (introduccién y eliminacién de definiciones y reemplazamiento de
objetivos) que, junto con las operaciones de plegado y desplegado, permiten construir
un sistema automatico de transformacién de programas légicos definidos y normales,
al tiempo que se discuten las condiciones de aplicabilidad de tales operaciones, asi
como las semdnticas que se preservan en cada caso. Los autores revisan también los
fundamentos tedricos de la aproximacién “reglas +estrategias” a la transformacién
de programas 16gicos. En [Pettorossi y Proietti, 1994], establecen un marco unificado
para formular y comparar las diferentes reglas propuestas en la literatura. El marco
es paramétrico con respecto a las seménticas que se preservan durante la transforma-
cién. Se presentan varios conjuntos de reglas de transformacién y sus correspondientes
resultados de correccién con respecto a las siguientes semdanticas: modelo minimo de
Herbrand, seméntica de respuestas computadas, fallo finito y semdantica de Prolog.

También se considera el caso de los programas normales y, usando el mismo marco,
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se presentan las reglas que preservan las seménticas de fallo finito, conjunto de éxitos
y compleccién de Clark. Con este marco unificado es posible describir algunos de los
métodos de transformacién de programas 1égicos mas significativos propuestos en la
literatura. Aqui se tratan algunas estrategias como la formacién de tuplas, absorcién
de bucles y generalizacién, y se muestra que algunas técnicas bésicas relacionadas con
el control de la compilacién, la composicién de programas, el cambio de la represen-
tacién de los datos, la evaluacién parcial y la especializacién de programas pueden
verse como aplicaciones concretas de estas estrategias. Bdasicamente, algunas de las
estrategias citadas se formulan en forma de algoritmos sucesivamente refinados que,
de forma automaética, guian el proceso de generaciéon de los predicados eureka. Estos
predicados (que una vez transformados se definen de forma recursiva) no aparecen en
los programas originales y son los que realmente consiguen a la postre evitar la eva-
luacion repetida de subtérminos comunes, visitas multiples a las mismas estructuras
de datos, construccién de enlaces intermedios, etc.

La transformacién de programas légico-funcionales es un area de investigacion re-
lativamente nueva que no ha recibido todavia una atencién particular en la literatura
especializada. En nuestros primeros estudios de [Alpuente et al., 1997c,d] presenta-
mos una primera aproximaciéon al problema, considerando inicialmente una extension
directa al caso 16gico-funcional de las transformaciones de plegado/desplegado, ha-
ciendo uso de la relacién de marrowing condicional para definir el paso de compu-
tacion elemental. Por otra parte, el primer sistema de transformacién que extiende
al contexto integrado todas las reglas del marco original de Burstall y Darlington
[1977] se introduce en [Alpuente et al., 1999e,d, 2000a]. En este capitulo describi-
remos en detalle esta propuesta, que permite transformar programas inductivamente
secuenciales aplicando de forma automatica la estrategia de composicién y (una forma

semi-automatica de) la de formacién de tuplas.

La estrategia de composicién (y algunas de sus variantes, como la especializacién
interna y la deforestacién) se introdujo originalmente para la optimizacién de progra-
mas funcionales puros. Esta técnica permite evitar la construccién de estructuras de
datos intermedias producidas por una cierta funcién g y consumidas por otra funcién
f (e.g., cuando aparece una expresién £(g(-)) en el programa). En algunos casos,
muchos de las mejoras en eficiencia que pueden obtenerse con la estrategia de com-
posicién, también puede conseguirse simplemente usando evaluacién perezosa sobre
los programas originales. Sin embargo, la estrategia de composicién a menudo per-
mite derivar programas con rendimiento mejorado incluso en contextos de evaluacién

perezosa.

Por su parte, la estrategia de formacién de tuplas también fue introducida origi-
nalmente para la optimizacién de programas funcionales. Esta estrategia resulta muy

efectiva cuando aparecen en el programa varias llamadas a funcién que requieren la
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computacién de una misma expresién, en cuyo caso es posible obtener una unica fun-
cién nueva que devuelve (en una tupla) el resultado de las distintas llamadas, evitando
asi el acceso miiltiple a una misma estructura de datos y computaciones redundantes.
De esta forma, es posible producir programas lineales (i.e., programas cuyas partes
derechas sélo contienen como mucho una llamada recursiva) a partir de programas
no lineales. Esta clase de optimizacién no siempre puede conseguirse por métodos de
transformacién puramente automaticos como la evaluacién parcial o la estrategia de
composicién.

5.2 El conjunto de reglas de transformacion

En el capitulo anterior, al definir el plegado T&S, hemos asumido la existencia de
una secuencia de programas transformados por plegado/desplegado que llamabamos
secuencia de transformacién virtual (ver la Definicién 4.4.1), que sigue los esquemas
Tamaki y Sato [1984] y Kawamura y Kanamori [1990]). En estas secuencias caracte-
rizadas porque la signatura de los programas no varia en todo el proceso, es posible
extraer reglas plegantes y plegables de programas distintos obtenidos tinicamente por
aplicacion de las reglas de plegado/desplegado a partir de un programa inicial dividi-
do en dos conjuntos disjuntos de reglas, Ryew ¥ Roid- Estas restricciones (signatura
invariable, programa inicial particionado y sélo las reglas de plegado y desplegado)
resultan convenientes de cara a simplificar las demostraciones de la correccién y com-
pletitud de las transformaciones consideradas, ya que se pueden abstraer y soslayar
detalles accesorios como, por ejemplo, el cambio de la signatura de los programas a
lo largo de la secuencia de transformacién.

Sin embargo, esta formulacién resulta ciertamente artificiosa en la préctica, y
en su lugar se suele considerar que el conjunto de reglas de definicién que compo-
nen Ryeqw no estd incluido originalmente en Ry, sino que estas reglas se introducen
dindmicamente durante el proceso de construccién de la secuencia de transformacion.
Esta aproximacién maés relajada lleva a la necesidad de considerar una nueva regla de
transformacién que permita introducir reglas de definicién para simbolos nuevos. Y,
por simetria, también es conveniente incluir en el conjunto de reglas otra operacién
que sea capaz de eliminar definiciones bajo una serie de restricciones apropiadas.

Pero si bien el sistema de transformacién gana en naturalidad expresiva con este
nuevo esquema, la contrapartida es que aparecen problemas laterales relacionados con
el cambio de la signatura de los programas pertenecientes a la secuencia de transfor-
macién. Asi, mientras la regla de introduccién de definiciones incrementa el conjunto
de simbolos de funcién definidos, la regla de eliminacién lo reduce. Este hecho afecta
directamente a la correccién y completitud del sistema de transformacion, ya que en

funcién de cual sea la signatura asociada al programa, el conjunto de objetivos que
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se puede evaluar es distinto (y, por tanto, no pueden compararse las seménticas de
los distintos programas).

Para resolver este problema, se suele asumir que la signatura original de Rq esta
incluida en la de todos los programas transformados, lo cual implica que durante
la transformacién, de forma interactiva, sélo se pueden introducir o eliminar reglas
que definan funciones nuevas. De esta forma se consigue el efecto de preservar la
semantica de valores y respuestas computadas para aquellos objetivos que consideren
la misma signatura que el programa inicial, lo cual parece razonable si pensamos
que el principal objetivo es optimizar (no especializar ni extender) programas sin que
cambie su seméantica.

De esta manera generalizamos el concepto de secuencia de transformacién respecto

a las secuencias virtuales de la Definicién 4.4.1 en 3 aspectos:

1. Ya no es necesario considerar que Ry estd dividido en dos conjuntos disjuntos,
sino que directamente se considera un tinico conjunto de reglas que definen todos
los simbolos viejos del programa (i.e., siguiendo la notacién de la Definicién 4.4.1

tenemos que Ro = Roid)-

2. Por su parte, la componente asociada a todas las reglas de definicién para los
simbolos de funcién nuevos (que llamabamos R,.. ), se va incorporando gra-
dualmente a los programas transformados a medida que avanza la secuencia
de transformacién. Ademds, existe la posibilidad de que en algiin momento se

apliquen reglas de eliminacién que reduzcan esta componente.

3. Todo programa de la secuencia distinto del inicial se obtiene por la aplicacién
de una regla de transformacién cualquiera, y no exclusivamente aplicando el

desplegado necesario o el plegado T&S sobre el inmediatamente precedente.

Obviamente, para que este nuevo concepto de secuencia de transformacién se adecte
al virtual, con las matizaciones hechas anteriormente, es necesario garantizar que la
regla de introduccién de una definicién respeta los criterios exigidos sobre las reglas
de definicién de simbolos de funcién nuevos (i.e., que tengan las mismas variables en
sus partes izquierda y derecha, que no sean recursivas y que definan simbolos nuevos
en funcién de simbolos viejos). Ahora queda claro el nombre que ddbamos a las reglas
de Rpew (reglas de definicion) en la Definicién 4.4.1, ya que ésta es la forma habitual
de nombrar a las reglas que introducen una definicion.

Finalmente, para incrementar el potencial de optimizacién del sistema, es nece-
sario dotarlo de reglas de abstraccién y reemplazamiento algebraico que permitan la
implementacién de estrategias de transformacién tan potentes como la formacién de
tuplas. La principal aportacion de las abstracciones es que permiten reducir el niimero

de subexpresiones a evaluar dentro de un objetivo. Por su parte, el reemplazamiento
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algebraico se describe cldsicamente de una forma muy relajada, como una serie de
propiedades naturales que cumplen algunos simbolos de funcién primitivos.

A continuacién pasamos a describir cada una de las reglas auxiliares que, junto
con el plegado necesario y el plegado T&S, completan el sistema de transformacién
propuesto.

5.2.1 Introduccién y eliminacion de definiciones

La regla de introduccién de una definicién se inspira en la original de Tamaki y Sato
[1984], aunque extendida para tratar con programas inductivamente secuenciales. La
aplicacién de esta regla supone una particién del conjunto de definiciones en dos
conjuntos disjuntos que definen los simbolos viejos y nuevos, similares a los conjuntos

Rotd Y Rnew que vimos en la Definicién 4.4.1.

Definicién 5.2.1 (introduccién de una definicién) Sea (Rg,...,Rg), k > 0, una
secuencia de transformacion. Podemos obtener el programa Rj41 ahadiendo al pro-

grama Ry, una regla (llamada regla de definicién) de la forma f(t,) — r, tal que:
1. f(t,) es un patrén lineal con Var(f(t,)) = Var(r),
2. f no aparece en la secuencia Ry, ..., Ri (f es nuevo), y
3. cada simbolo de funcién que aparece en r pertenece a Rg.

Decimos que f es un simbolo de funcién nuevo, mientras que aquellos simbolos de

funcién definidos en R se llaman simbolos de funcién wviejos.

Se debe notar en esta definicién que el concepto de regla de definicion aqui introdu-
cido es idéntico a su homdlogo de la definicién 4.4.1, de tal forma que toda regla de
definicién perteneciente a R,eq €n una secuencia de transformacion virtual es equiva-
lente a otra introducida por la regla propuesta en la Definicién 5.2.1. En lo que sigue,
seguird siendo valida la asuncién de que toda regla de definicién pierde su status una
vez que se aplica sobre ella cualquier regla de transformacién.

La introduccién de una nueva definicién se considera normalmente el primer paso
de una secuencia de transformacién. El determinar qué definiciones deben introdu-
cirse es una tarea que cae en el terreno de las estrategias de transformacién, como
discutiremos en la Seccién 5.3 (ver [Pettorossi y Proietti, 1994] para més detalles).
Esta identificacién de la definiciones a introducir requiere un cierto nivel de ingenio
que es muy dificil de mecanizar, y ésta es la razén por la que en la literatura muchas
veces se suele hablar de definiciones eureka (del griego euriskes, encontrar). En cual-
quier caso, su uso es crucial para realizar un renombramiento de (alguna parte de)
una expresion dada, de tal forma que sea posible derivar una versién mas eficiente de

la nueva funcién mediante el posterior plegado/desplegado.
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En la literatura relacionada encontramos definiciones similares a la nuestra. Esta
regla ya aparece formulada en la primera propuesta de Burstall y Darlington [1977],
donde se llama directamente “definicién” y consiste en la introducccién de una nueva
ecuacion cuya parte izquierda no sea una instancia de la parte izquierda de ninguna
otra ecuacién previa. Sin embargo, como ya hemos avanzado, en nuestra formulacién
estamos mucho mas cercanos a la primera adaptacién que hacen Tamaki y Sato [1984]

al caso légico, con las siguientes diferencias:

1. En nuestro caso, la parte izquierda de una regla de definicién debe ser un patrén
lineal de la forma f(%,) donde es suficiente que los términos %, no compartan
variables entre si (por la restriccién de linealidad), pero no es necesario que
todos ellos sean variables sino simplemente términos constructores, a diferencia
de la definicién de Tamaki y Sato [1984] donde se exige que la cabeza de la
cldusula nueva sea un dtomo de la forma ¢(X1,...,X,) donde Xy,..., X, han
de ser variables (distintas). Tal relajamiento en nuestra definicién nos permitird
despues simplificar nuestra nocién de regla de abstraccion, al tiempo que no

altera el caracter inductivamente secuencial del programa transformado.

2. En la definicién 5.2.1, exigimos que los conjuntos de variables de las partes
izquierda y derecha de una regla de definicién sean idénticos, mientras que en
el caso légico no es necesaria ninguna asumcién de este tipo. La razén estriba
en que en el contexto integrado Unicamente se consideran programas aquellos
sistemas de reescritura de términos que no contienen variables extra en las
partes derechas de sus reglas. La condicién Var(f(t,)) = Var(r) que exigimos
sobre las reglas de definicién justamente impide que en pasos posteriores de
plegado puedan aparecer reglas no validas. Por ejemplo, el plegado de la regla
01d(X) — h(X) con respecto a la regla de definicién new(X,Y) — h(X), produciria
la regla plegada no permitida 01d(X) — new(X,Y).

Noétese que la regla de introduccién de una definicién propuesta no precisa de reque-
rimientos de aplicabilidad adicionales, ya que sélo nos interesa preservar la seméntica
asociada a objetivos compuestos por simbolos pertenecientes a la signatura original
del primer programa de la secuencia de transformacion.

En otras aproximaciones [Maher, 1987b; Pettorossi y Proietti, 1998] se permi-
te introducir de una vez un conjunto de reglas (o cldusulas) -incluso posiblemente
recursivas- para definir un mismo simbolo de funcién (o predicado) nuevo. En nues-
tro caso, este aspecto no se ha considerado ya que no aporta ventajas significativas
en la practica y sélo complica la definicién. De hecho, mientras una regla tnica en-
cabezada por un patrén mantiene la secuencialidad inductiva de un programa (como
se demuestra en [Alpuente et al., 1999f]), no ocurre lo mismo cuando son varias las

reglas de definicién, a menos que se explicite el hecho de que el conjunto de patrones
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que constituyen las partes izquierdas de todas ellas se pueda organizar en forma de
arbol definicional.

A continuacién introducimos nuestra nocién de eliminacién de una definicién.

Definicién 5.2.2 (eliminacién de una definicién) Sea (Rg,...,R), k > 0, una
secuencia de transformacién. Podemos obtener el programa Ry4i1 eliminando del
programa Ry, el conjunto de reglas RY que definen a un simbolo de funcién nuevo f,

tal que f no aparece en R ni en Ry — R/.

A diferencia de las reglas anteriores, la eliminaciéon de una definiciéon no aparece en
las propuestas originales de Burstall y Darlington [1977] ni Tamaki y Sato [1984].
Su primera aparicién la encontramos en el contexto légico puro con el nombre de
“borrado” (deletion) en [Maher, 1993] y también en [Bossi y Cocco, 1993], donde se
llama “restriccién” (restriction).

Un detalle importante a tener en cuenta con esta regla es que la eliminacién de las
reglas que definen una funcién f implica que posteriormente no se permite ninguna
llamada a f. Este hecho nuevamente se relaciona con la idea de que solamente esta-
mos interesados en preservar la seméntica de aquellos objetivos construidos usando
los simbolos del programa inicial, los cuales nunca desaparecen en una secuencia de
transformacién. Con todo, existe el riesgo de que los subsiguientes pasos de trans-
formacién reintroduzcan los simbolos eliminados en las partes derechas de algunas
reglas transformadas, produciendo inconsistencias en los programas resultantes. En
particular, la operacién de plegado es (la tnica) capaz de corromper el proceso de
transformacién en este sentido.

Ejemplo 44 Consideremos el siguiente programa inductivamente secuencial R;:

£(X) — h(X) (B)
g(x) — h(X) (R)
h(X) — 0 (Rs)

Asumamos que R» es una regla de definicién. Si realizamos una eliminacién de la
definicién de g, obtenemos el programa R;+1 = R; — {R2}. Ahora, si plegamos
Ry € R;y1 usando la regla plegante Ry € R; obtenemos el programa transformado
Rito siguiente:

£1(X) — g® (B)

h(x) — 0 (R3)
Ahora observamos que el término £(X) puede reducirse a 0 en R; y R;+1 pero no en

Rita.

La forma mas comun de evitar este inconveniente consiste en imponer el clasico re-

querimiento [Pettorossi y Proietti, 1994] de no permitir pasos de plegado después de
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haber aplicado la regla de eliminacién de una definicién. Para respetar esta condicién,
la forma mas razonable de aplicar las reglas de transformacion dentro de una secuen-
cia completa consiste en adelantar todas los pasos de introduccién de definiciones al
principio de la misma, y postergar todos los pasos de eliminacién de definiciones al
final de ella. Con esta metodologia se consigue que la franja central de una secuencia
de transformacién consista sélo de aplicaciones de las reglas de plegado/desplegado,
con lo que en este tramo no cambia la signatura de los programas y obtenemos una
situacién idéntica a la planteada en las secuencias de transformacién virtuales.

De forma alternativa, una secuencia de transformaciones en la que no se dan pasos
de plegado después de haber eliminado definiciones, siempre se puede reordenar sin
cambiar los programas inicial y final de tal forma que aparezcan tres tramos (alguno

de ellos posiblemente vacio) con las siguientes caracteristicas:

1. En el primer tramo dnicamente se aplica la regla de introduccién de definiciones.
Con esto se consigue preservar la secuencialidad inductiva de los programas y,
a pesar de que la signatura de los mismos se incrementa en cada paso de trans-
formacién, la semdntica de todos ellos se preserva con respecto a los objetivos
construidos sélo con simbolos del programa inicial, ya que en ningin momento

se usan las reglas que definen los simbolos nuevos.

2. El tramo central no es mas que una secuencia de transformacién virtual, para
la cual ya hemos demostrado los resultados de correccién y completitud fuerte
y el mantenimiento de la secuencialidad inductiva. Estos resultados son maés
generales incluso que los que nosotros requerimos actualmente, ya que se refieren
a objetivos sobre una signatura extendida. Por tanto, en particular, tenemos
garantizada también la correcciéon y completitud fuerte para la clase particular
de objetivos que consideramos ahora.

3. En el tercer tramo sélo se permite eliminar definiciones. Esto obviamente no
altera la secuencialidad inductiva de los programas y, de forma similar al primer
tramo, la seméntica asociada a los objetivos con simbolos del programa inicial
no se altera, ya que en las derivaciones no se hace uso de las reglas eliminadas

(que, por definicién, se refieren a simbolos nuevos).

Como el proceso de reordenacién de secuencias de transformacién que acabamos de
describir siempre es posible mientras no se efectien pasos de plegado después de
otros de eliminacién, podemos garantizar la correccién y la completitud fuerte (con
respecto a los objetivos sin simbolos nuevos) del sistema de transformacién descrito
en esta seccién. Ademds, partiendo de un programa inductivamente secuencial inicial,
todos los transformados por las reglas de introduccién/eliminacién de definiciones y

plegado/desplegado, pertenecen también a esta misma clase.
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5.2.2 Reglas de abstraccién

El conjunto de reglas presentado hasta ahora es suficiente para automatizar la estra-
tegia de composicién. Sin embargo, ain es posible incrementar més la potencia del
sistema de transformacién hasta conseguir implementar la estrategia de formacién de
tuplas. Para ello es imprescindible extender el sistema con algin tipo de regla de
abstraccion (también conocida como where—abstraction [Pettorossi y Proietti, 1996b])
al estilo de Burstall y Darlington [1977].

Esta regla consiste esencialmente en el reemplazamiento de ocurrencias de una
misma expresién e en la parte derecha de una regla R por una variable nueva X,

anadiendo la “declaracion local” X = e dentro de una expresiéon where en R.
Ejemplo 45 Siguiendo este método, podemos transformar la regla
double_sum(X,Y) — sum(sum(X,Y),sum(X,Y))
en la nueva regla
double_sum(X,Y) — sum(Z,Z) where Z = sum(X,Y).

En el caso més general, se pueden hacer varios reemplazamientos de una vez, de tal
forma que un conjunto de expresiones {es,...,e;} en la parte derecha de una regla R,
son sustituidas por un conjunto de variables nuevas { X, ..., X}, anadiendo dentro de
una expresién where en R el conjunto de declaraciones locales (X1 =eq,...,X; = ¢;)
o, equivalentemente, haciendo uso del constructor distinguido { ) para representar
tuplas, la declaracién (X1, ..., X;) = (e1,..., ;).

Como indican Pettorossi y Proietti [1996b], el uso de la regla de abstraccién tiene la
ventaja de que, en un modo de ejecucién de impaciente, la evaluacién de una expresion
e se realiza una sola vez ya que, tras una tnica evaluaciéon de e, su valor asociado
queda enlazado a una variable que propaga esta informacién a todos los contextos que
la requieran, sin necesidad de tener que realizar nuevas reevaluaciones. Este hecho
también se verifica en contextos perezosos o de llamada por nombre siempre y cuando
se disponga de una implementacién basada en sharing (o comparticién de variables)
ya que, en este caso, la aparicién de una misma variable en diferentes posiciones
siempre se refiere a una misma representacién interna de la misma.

El principal problema que presenta la adaptacién de esta regla al contexto in-
tegrado es que, por definicién, las variables locales declaradas en una construccién
where suponen la apariciéon de variables extra en las partes derechas de las reglas
transformadas. Sin embargo, como se indica en [Sands, 1996], este problema puede
ser solucionado ficilmente usando las técnicas estdndar de eliminacién de expresio-
nes “lambda” (lambda lifting) de la programacion funcional [Johnsson, 1985]. Estas

técnicas permiten transformar programas funcionales con declaraciones de funciones
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locales (a través de construcciones del tipo where o let), posiblemente con variables
libres en las definiciones de las funciones, en programas consistentes sélo en conjun-
tos de definiciones globales de funciones que se usan como reglas de reescritura. Se
ha demostrado que estas técnicas son correctas en un compilador para ML perezoso
considerando una méquina de reduccién de grafos [Johnsson, 1985]. Recientemente,
esta técnica se ha introducido también en el contexto légico-funcional integrado (ver
[Hanus (ed.), 1999]). En nuestro entorno, utilizamos una versién restringida de esta
técnica basada en la eliminacién de expresiones lambda, que goza de la propiedad de
poder ser planteada en términos de reglas de transformaciéon como una introduccién
de definicién seguida de un paso de plegado apropiado [Sands, 1996].

Ejemplo 46 Si consideramos de nuevo la regla
double_sum(X,Y) — sum(Z,Z) where Z = sum(X,Y),

vemos que es posible transformarla por eliminacién de expresiones lambda [Johnsson,

1985] en el nuevo par de reglas

double_sum(X,Y) — ds_aux(sum(X,Y))
ds_aux(Z) — sum(Z,Z)
Notese que este par de reglas se puede generar de forma alternativa a partir de la
definicién original introduciéndo la nueva regla de definicién (ds_aux(Z) — sum(Z, Z))
y, posteriormente, plegando la regla original a la expresién sum(sum(X,Y), sum(X,Y))

usando como regla plegante la definicién recién generada para ds_aux/1.

La inclusién de la regla de abstraccién es tradicional en los marcos de plegado/desple-
gado para programas funcionales [Burstall y Darlington, 1977; Pettorossi y Proietti,
1996b; Sands, 1996; Scherlis, 1981]. En el caso de los programas l6gicos, este tipo
de transformacion es simulable mediante la asi llamada estrategia de generalizacidn
[Pettorossi y Proietti, 1996b]. Basicamente esta técnica actia generalizando algunas
llamadas (lo que es asimilable al aplanamiento de expresiones anidadas) para eliminar
las barreras que impidan un paso de plegado posterior.

A continuacién pasamos a formalizar nuestra primera aproximacién a la regla
de abstraccién haciendo uso de una técnica similar a la eliminacién de expresiones
lambda. Para una secuencia de posiciones disjuntas P = p,, denotamos con t[s,|p
el término obtenido como (((¢[s1]p,)[s2]ps) - - - [Snlp.)- Por abuso, denotamos ¢[5,]p
como t[s]p cuando s1 = ... = s, = s, asi como ((¢[s1]p,) ... [sn]p,) como ¢[5,]5

Definicién 5.2.3 (abstraccién simple) Sea (Ro,...,Rg), k& > 0, una secuencia
de transformacién. Sea R = (f(f,) — r) € Ry una regla y P una secuencia de
posiciones disjuntas en FPos(r) tal que r|, = e para todo p en P, i.e., r = rle]p.

Podemos obtener el programa Rj41 a partir del programa R como sigue:
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Rk+1 = (Rk - {R}) U {f(%) - f—aum(y_ﬂ% 6), f_aua:(y_m, Z) - T[Z]P}
donde z es una variable nueva que no aparece en t,, f_aux es un simbolo de funcién

nuevo que no aparece en (Ro, ..., Rg), y Var(r[z]p) = {Um, 2}
El siguiente ejemplo ilustra esta definicién de abstraccién simple.

Ejemplo 47 El miximo elemento de una lista de nimeros naturales puede calcularse

mediante el siguiente programa R:

max([]) — O
max([H|T]) — if H > max(T) then H else max(T)

Obsérvese que este programa es ineficiente debido a la doble evaluacién de max(T)
en la segunda regla, lo que conlleva una complejidad algoritmica de O(2"), donde n
representa la longitud de la lista. Por aplicacién de la regla de abstraccién simple,
obtenemos el siguiente programa transformado (con un comportamiento mucho mas
eficiente de O(n)):

max([]) — O
max([H|T]) — max_aux(H,max(T))
max_aux(H,Z) — if H>Z thenHelseZ

Noétese que este programa también se puede obtener de forma alternativa introdu-
ciendo la tdltima regla por un paso de introduccién de definicién y, posteriormente,
plegando la segunda regla de R usando esta tdltima.

A continuacién pasamos a generalizar y extender la anterior regla de abstraccién
simple con el objetivo de poder abstraer varias expresiones de una sola vez. Esta serd
la nocién de abstraccion que utilizaremos en la practica, ya que la abstracciéon simple
no es mas que un caso particular de ella. Para facilitar la definicién hacemos uso del

constructor de tuplas ( ).

Definicién 5.2.4 (abstraccién) Sea (Ro,...,Rg), k > 0, una secuencia de trans-
formacién. Sea R = (f(#,) — r) € Ry una regla y sean P; secuencias de posiciones
disjuntas en FPos(r) tal que r|, = e; paratodopen P;,i=1,...,j, i.e., r = r[€j]5-

J

Podemos obtener el programa Rj41 a partir del programa R como sigue:

Rk+1 = (Rk - {R}) U { f(a) — f_aua:(y_m, <ela e ,6]‘>)
f_aux(y_m, <217 e 72:])) — T[Z]E }

donde Zj son variables nuevas que no aparecen en t,,, f_auz es un simbolo de funcién

nuevo que no aparece en (Rg, ..., Rg), y Var(r[z_j]].#j) = {Um, % }.

Informalmente, el par de reglas generado por la regla de abstraccién puede entenderse

como una variante sintactica de la siguiente regla:

flt,) — T[Z_j]Fj where (z1,...,2j) = {e1,...,¢€;)
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que usa la notacién convencional de la declaraciones locales con where. En lo que
sigue utilizaremos esta notaciéon mas convencional por razones de legilibilidad aunque
siempre teniendo en cuenta que, en la representacion interna, las reglas abstraidas no
contienen variables extra.

Por otra parte, cabe destacar que la regla de abstraccién general presentada en
la Definicién 5.2.4 puede expresarse también en términos de introduccién de una
definicién y posterior plegado. Gracias a esta interesante propiedad, los dos tipos
de abstraccién definidos heredan directamente todos los resultados de correccién y
completitud fuerte de que disfrutan las reglas de introduccién de una definicién y
plegado (incluida también la propiedad de preservar la estructura inductivamente

secuencial de los programas).

5.2.3 Reemplazamiento algebraico

Nuestra tltima regla de transformacién permite reordenar ciertas porciones de la
parte derecha de una regla con el objetivo de permitir posteriormente la aplicacién
de otros pasos transformacién. La regla se inspira en las asi llamadas “leyes para
primitivas” del sistema de transformacién original de Burstall y Darlington [1977]
que, basicamente permiten la transformacién de una ecuacién en otra aplicando pro-
piedades tales como la commutatividad, asociatividad o distributividad de ciertos
operadores considerados como primitivos (e.g., +, x, if_then_else).

“reem-

En un contexto 1égico, esta regla se suele denominar genéricamente como
plazamiento del objetivo” (goal replacement). En [Tamaki y Sato, 1984], esta regla
genérica de transformacién se describe mediante una caracterizacién semantica, cuya
verificacién no siempre es factible por medios sintacticos (en particular, las dificultades
surgen al intentar demostrar que el invariante (12) de las secuencias de transformacién
virtuales se mantiene tras la aplicacién de esta regla). Tan sélo en una serie de casos
concretos y particulares se pueden dar versiones restringidas del reemplazamiento al-
gebraico que pueden probarse correctas y completas. En particular, algunas de estas
caracterizaciones mas populares que han ido surgiendo en la literatura especializada
son la eliminacién, mezcla y adicién de objetivos y cldusulas [Tamaki y Sato, 1984;
Bossi y Cocco, 1993; Bossi et al., 1992; Pettorossi y Proietti, 1998].

Ya que la sintaxis de los programas légico-funcionales es muy similar a la de
los funcionales puros, a continuaciéon formulamos nuestra regla de reemplazamiento
algebraico de forma similar a como se hace en [Pettorossi y Proietti, 1996b]:

Definicién 5.2.5 (reemplazamiento algebraico) Derivamos una nueva regla de
programa, usando las igualdades que se dan cuando se interpretan las variables de
funcién como los menores puntos fijos de las correspondientes ecuaciones, e interpre-

tamos los simbolos de funcién basicos, como +, X y otros, como operadores definidos
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en un algebra dada.

Por ejemplo, la ecuacién f(n + 1) = £f(n) x (n + 1) puede ser derivada a partir de la
ecuacién £(n+1) = (n+1) x£(n), si interpretamos la operacién usual de multiplicacién
sobre nimeros naturales, usando la igualdad £(n) x (n+ 1) = (n+ 1) x £(n).

Aunque en general la aplicacién de la regla de reemplazamiento algebraico es
dificil de automatizar, su uso puede ser transcendental para poder posibilitar pasos
subsiguientes de transformacién. En particular, es muy frecuente la aplicacién de
leyes de commutatividad, asociatividad o distributividad para conseguir reordenar o
anidar expresiones de tal forma que puedan ser posteriormente plegadas [Pettorossi
y Proietti, 1996b].

Un detalle técnico a tener en cuenta al aplicar nuestra nocién de reemplazamien-
to algebraico es que, contrariamente a lo que venimos asumiendo hasta ahora, esta
transformacién no debe alterar el estatus de las reglas de definicién. En particular,
este hecho debe verificarse si queremos preservar el invariante (I2) en una secuencia
de transformacién, siendo éste un aspecto fundamental para garantizar la correccién

de la transformacién, como ilustra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 48 Supongamos que en un programa R; disponemos de la siguiente regla
de definicién R:

new(X,Y) — X+Y

Al transformar R por reemplazamiento algebraico aplicando la commutatividad de la

suma, obtenemos la nueva regla R':
new(X,Y) — Y+X

Ahora, si consideramos (erréneamente) que R’ ha perdido su cardcter de regla de

definicién, entonces puede ser plegada con respecto a R generdndose la nueva regla
R":

new(X,Y) — new(Y,X)

Obviamente el programa resultante ya no preserva la semdantica del original debido
al hecho de que el invariante (I2) deja de verificarse sobre el mismo pues la regla R"

introduce derivaciones infinitas.

Teniendo en cuenta este hecho y todo lo comentado anteriormente, ya estamos en
condiciones de enunciar las propiedades del sistema de transformacién propuesto en
el siguiente teorema, cuya demostracion se sigue directamente de todos los resultados

previos demostrados hasta ahora.



5.3. ESTRATEGIAS DE TRANSFORMACION 185

Teorema 5.2.6 (propiedades del sistema de transformacién)

Sea (Ro, ..., Rn), n >0, una secuencia de transformacion donde el programa inicial
es inductivamente secuencial y los restantes se obtienen por aplicacion de las reglas
de desplegado necesario, plegado T&S, introduccion y eliminacion de definiciones,

abstraccion y reemplazamiento algebraico, tal que:
1. no se efectian pasos de plegado después de la eliminacion de una definicion y

2. toda regla de definicion pierde su estatus al aplicarse sobre ella cualquier regla

transformacion diferente al reemplazamiento algebraico.
Entonces:
1. R; es inductivamente secuencial para todo i =0,...,n y

N * . ., . . . . .
2. e~y true es una derivacion de narrowing necesario en Ro si y solo si existe
. ., . . nn *
una deriwacion de narrowing necesario e ~ g true en Ry, tal que 8 = 6 [Var(e)],

para toda ecuacion e sin simbolos de funcidn nuevos.

Obsérvese que este resultado de correccién y completitud fuerte implica que la semanti-
ca de respuestas computadas no sélo se preserva en el dltimo programa de la secuen-
cia, sino en cualquiera de ellos. Aparte de estos resultados de correccién, el segundo
aspecto a tener en cuenta en todo sistema de transformacién es su capacidad para
producir programas realmente eficientes. Este aspecto depende fundamentalmente
de la heuristica que se usa para conducir el proceso de aplicaciéon de las reglas de
transformacion, lo que se conoce genéricamente como estrategias de transformacién

y que pasamos a estudiar en la siguiente seccién.

5.3 Estrategias de transformacién

Las estrategias de transformacion pueden verse como un conjunto de meta—reglas que
se usan para conducir el proceso de aplicacién de reglas de transformacion con el obje-
tivo de optimizar programas. Estos métodos se suelen formular de forma algoritmica
como una serie de heuristicas que describen la secuencia de cambios que sufre un
programa mientras es transformado. En [Feather, 1987; Proietti y Pettorossi, 1993;
Pettorossi y Proietti, 1994, 1996b] podemos encontrar diferentes tratamientos de es-
trategias de transformacién tanto para programas légicos como funcionales puros,
cuya extrapolacién al caso integrado es facilmente realizable. En la definicién de una
estrategia de transformacién, la naturaleza de los cambios se puede describir de forma
abstracta, es decir, independientemente de las particularidades de los programas que

van a ser transformados.
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Como se afirma en [Pettorossi y Proietti, 1996b], para guiar el proceso de trans-
formacion se requiere algiin tipo de estrategia si se desea alcanzar una mejora efectiva
sobre los programas transformados ya que, mediante un uso arbitrario de las reglas de
transformacion es posible obtener programas similares a otros ya calculados previa-
mente en la secuencia, debido fundamentalmente a la presencia de transformaciones
reversibles.

Uno de los retos més importantes al aplicar una estrategia de transformacién con-
siste en la introduccién de reglas nuevas o definiciones eureka apropiadas. En los
primeros tiempos de la teoria de transformacién basada en “reglas + estrategias”,
estas funciones se generaban de forma inteligente y externa al sistema de transforma-
cién y no a través de estrategias. Posteriormente se han hecho algunos avances en
el drea, como son por ejemplo los trabajos de Wadler [1990] y Chin [1993], donde se
proponen algunos anélisis que permiten extraer (bajo ciertas condiciones) definiciones
eureka especialmente concebidas para implementar las estrategias de deforestacion y
formacién de tuplas, respectivamente.

Aunque en la actualidad no existe todavia una teoria sobre estrategias que ase-
gure que los programas transformados son siempre mas eficientes que los originales,
s{ existen algunos resultados parciales. Recordemos por ejemplo que, en el marco
de Sands [1996] para la transformacién de programas funcionales perezosos de orden
superior, se propone una teoria de improvement que, mediante métodos sintacticos,
permite guiar y restringir el proceso de plegado/desplegado de tal forma que siempre
queda garantizada la correccién total y la mejora en rendimiento de los programas.
La idea bésica mostrada en [Sands, 1996] es que mientras cada paso de plegado redu-
ce la eficiencia de un programa (en un paso), cada paso de desplegado la incrementa
(en un paso). Con esta idea en mente, se trata de establecer un equilibrio entre los
pasos de plegado y desplegado, de forma que el numero de desplegados sea igual o
mayor que el de plegados. Con un planteamiento similar, Kanamori y Fujita [1987]
hacen un uso explicito de contadores para contabilizar el niimero de pasos de ple-
gado/desplegado realizados durante la transformacién de un programa légico. Estas
ideas estdn implicitas en nuestro marco por el matenimiento del rango de los términos
como asegura el invariante (I12) (de forma similar a [Tamaki y Sato, 1984]), lo que se
relaciona con la condicién de mejora de Sands.

En lo que sigue, pasamos a discutir e ilustrar el poder del sistema de transformacién
propuesto con respecto a las estrategias clasicas de composicién [Wadler, 1990] y
formacion de tuplas [Burstall y Darlington, 1977; Darlington, 1982].

5.3.1 Composicién

La estrategia de composicién se introdujo originalmente en [Burstall y Darlington,

1977; Darlington, 1982] para la optimizacién de programas funcionales puros. Los
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métodos de especializacidn interna de Scherlis [1981] y la deforestacion de Wadler
[1990] son también variantes de esta misma estrategia. La técnica de composicion
permite evitar la construccion de estructuras de datos intermedias producidas por una
cierta funcién gy consumidas por otra funcién £ (e.g., cuando aparece una expresién
f(g(.)) en el programa). Esencialmente, la estrategia de composicién procede como

indica el siguiente algoritmo.

1.

Algoritmo de composicién

Sea R = (I = r), una regla del programa inicial Rq tal que:
(a) rlp = f(t1,...,tn) para alguna posicioén p,
(b) tilg = 9(s1,...,8m), para algin término ¢;, 1 <i < n, y alguna
de sus posiciones q y

(¢) f vy g son funciones definidas (i.e., f,g € F).

Estas condiciones aseguran la presencia de, al menos, un anidamiento

entre las funciones definidas f y g.

Usando la regla de introduccién de una definicién, se introduce una
nueva regla de definicién: R' = (new(z1,...,2x) = r|p), donde
Var(r|p) = {®1, ...,z }

Aplicando la regla de desplegado, se despliega reiteradamente la
parte derecha de la nueva definicién (lo que posiblemente puede im-
plicar algin paso intermedio de reordenamiento por reemplazamiento
algebraico para permitir més pasos de desplegado) hasta obtener un
conjunto de reglas cuyas partes derechas cumplan una de las siguien-

tes condiciones:

(a) contienen una instancia de 7|, (i.e., caso general de la definicién)
(b) o bien no poseen llamadas a alguna de las funciones f o g que
permitan que éstas se puedan volver a anidar (i.e., los casos base

de la definicién desplegada).

Si no es posible alcanzar la condicién de parada anterior (o se realiza
un numero de pasos superior a una cota maxima prefijada), entonces
el proceso termina con fallo. En caso contrario, continuar con el paso

siguiente.

Mediante la regla plegado, plegar las partes derechas de las reglas
desplegadas usando la regla original R’. De esta forma, obtenemos

una definicién recursiva para la nueva funcién new.
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6. Aplicando de nuevo la regla de plegado, plegamos también r|, en
la regla R usando R' para sustitutir r|, por una llamada a la fun-

cién new, obteniéndose la nueva regla R' = (I = r[new(x1,...,2)]p).

Noétese que, en el Ejemplo 40 hemos optimizado siguiendo esta técnica el programa
que define la funcién doubleappend. Este es un ejemplo clasico de deforestacion.
En algunos casos, muchas de las mejoras en eficiencia que pueden obtenerse con la
estrategia de composiciéon también puede conseguirse mediante la simple evaluacién
perezosa de los programas originales [Feather, 1987]. Sin embargo, la estrategia de
composicién a menudo permite derivar programas con mejor rendimiento incluso en
contextos de evaluacién perezosa [Wadler, 1985]. El uso de técnicas de evaluacién
perezosas es decisivo cuando, en una llamada a funcién anidada £(g(X)), la estructura
de datos intermedia producida por g es infinita pero la funcién £ puede producir su
resultado conociendo tnicamente una porcién finita de la salida de g. El siguiente
ejemplo ilustra las ventajas de las reglas de transformacién del sistema propuesto
frente a las que hemos descartado en capitulos anteriores (fundamentalmente las que
se refieren al plegado reversible y las variantes de desplegado basadas en estrategias
no perezosas de narrowing), ya que con ellas no es posible realizar las optimizaciones

perseguidas.

Ejemplo 49 La funcién sum_prefix(X,Y) definida en el siguiente programa Rg cal-
cula la suma de los Y niimeros naturales consecutivos a partir del X. La funcién genera
primeramente una lista infinita de numeros consecutivos a partir de X, y entonces su-

ma los primeros Y nimeros de la lista:

sum prefix(X,Y) — sum_sublist(from(X),Y) (R;)
sum_sublist(L,0) — O (R2)
sum_sublist([H|T],s(X)) — H+ sum_sublist(T,X) (R3)
from(X) — [X|from(s(X))] (R4)

0+X — X (Rs)

sX)+Y — s(X+Y) (Re)

Nétese que la funcién from no es terminante (lo que no afecta a la correccién de
la transformacién). Ahora, es posible incrementar la eficiencia de Ry evitando la
creacién y subsecuente uso de la lista parcial intermedia (e infinita) generada por la
llamada a la funcién from:

1. Introduccién de una definicién:
new(X,Y) — sumsublist(from(X),Y) (Ry)

2. Desplegado de la regla Ry (ndtese que la instanciacion es automatica ) reduciendo



5.3. ESTRATEGIAS DE TRANSFORMACION 189

el redex necesario from(X)):

new(X,0) — 0 (Rs)
new(X,s(Y)) — sumsublist([X|from(s(X))],s(Y)) (Ry)

3. Desplegado de la regla Ry (cabe destacar que este paso necesario para llegar
al programa final no es posible darlo con un tipo de desplegado impaciente)

reduciendo el redex necesario encabezado por sum_sublist:
new(X,s(Y)) — X+ sum_sublist(from(s(X)),Y) (Rio)

4. Plegado del subtérmino sum_sublist(from(s(X)),Y) en la regla Rio usando la
regla de definicién R (obsérvese que este paso no puede darse con ningin tipo de
plegado distinto al plegado T&S, ya que la regla plegante no estd en el programa

anterior):
new(X,s(Y)) — X+new(s(X),Y)) (Ri1)
5. Plegado de la parte derecha de la regla Ry usando R7:
sumprefix(X,Y) — new(X,Y) (Ri2)

Ahora, el programa transformado R estd formado por las siguientes reglas:
sum_prefix(X,Y) — mnew(X,Y) (R12)
new(X,0) — 0 (Rs)
new(X,s(Y)) — X+new(s(X),Y)) (Ri1)

(junto con las definiciones originales para +, from, y sum_sublist).

El uso del desplegado necesario es esencial en el ejemplo anterior, ya que asegura que
no se producen reglas redundantes (como si hace el desplegado condicional), permite
la transformacién incluso ante la presencia de funciones no terminantes (a diferencia
del desplegado impaciente) y preserva la misma clase de programas a lo largo de toda

la secuencia de transformacién (a diferencia del desplegado perezoso).

5.3.2 Formacion de tuplas

La estrategia de formacién de tuplas fue introducida originalmente en [Burstall y
Darlington, 1977; Darlington, 1982] para la optimizacién de programas funcionales.
Esta estrategia resulta muy efectiva cuando aparecen en el programa varias llamadas
a funcién que requieren la computacién de una misma expresion, en cuyo caso es po-
sible obtener una unica funcién nueva que devuelve (en una tupla) el resultado de las
distintas llamadas, evitando asi el acceso multiple a una misma estructura de datos
y computaciones redundantes. De esta forma, es posible producir programas lineales

(i.e., programas cuyas partes derechas contienen como mucho una llamada recursiva)
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a partir de programas no lineales [Pettorossi y Proietti, 1996b]. Esta clase de op-
timizacién no siempre puede conseguirse por métodos de transformaciéon puramente
automaticos como la evaluacion parcial o la estrategia de composicién.

El algoritmo de formacién de tuplas es similar al de composicién pero con la parti-
cularidad de que ahora los pasos de plegado van siempre precedidos por abstracciones
que reordenan las reglas a plegar para posibilitar la transformacién. Intuitivamente, la
estrategia de composicion pretende fundir dos llamadas anidadas en una sola llamada
a una funcién nueva. El hecho de que originalmente estas llamadas aparezcan anida-
das implica normalmente que, tras la bisqueda de regularidades (tras varios pasos de
desplegado), los mismos anidamientos se repiten en las reglas desplegadas, forzando
asi un paso de plegado que es directamente aplicable sobre las llamadas anidadas (lo
que se conoce como need for folding).

Por otra parte, cuando las llamadas a computar de forma conjunta no estdn ani-
dadas, es necesario usar el constructor de tuplas “()” y la regla de abstraccién para
conseguir fundir las mismas y obtener un efecto similar al del anidamiento!'. Este
es el caso de la formacién de tuplas, donde las llamadas que se pretende fusionar no
estdn anidadas, sino que se distribuyen arbitrariamente sobre las reglas originales y
desplegadas. Para conseguir fundirlas en una misma estructura que pueda ser plega-
da posteriormente, es preciso “recolectar” dichas llamadas (tanto en la regla original
como en las desplegadas) y “empaquetarlas” en una tupla mediante la aplicacién de
la regla de abstraccién. Solamente asi es posible plegar las tuplas de expresiones y
sustituirlas por una llamada a funcién nueva. De esta forma, queda clara la necesidad
de usar tuplas y reglas de abstraccién para implementar la estrategia de formacién
de tuplas.

Otro detalle importante conectado con lo que acabamos de decir, es que si bien las
reglas de definicién que se introducen en la estrategia de composicién se caracterizan
por tener llamadas (a optimizar) anidadas, en la estrategia de formacién de tuplas
estas reglas de definicién se usan para definir tuplas de expresiones cuyas evaluaciones

se pretende realizar en un solo célculo.

Algoritmo de formaciéon de tuplas

1. Sea R = (f(x1,...,x,) = r una regla del programa original tal que
r = r[e_i]ﬁ_, donde P; es el conjunto de posiciones asociadas a la ex-
presién e; para todoi = 1,...,k y, ademas, eq, ..., e son expresiones
encabezadas por simbolos de funcién definidos y que comparten al me-
nos una misma variable z.

1En general, cualquier constructor puede ser valido para cumplir este cometido, pero de forma
estdndar se suelen utilizar tuplas para empaquetar un nimero variable de expresiones.
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2.

Mediante la regla de introduccién de una definicién, introducimos la
nueva definicién: R’ = (new(z,y1,...,Yym) = (€), donde z,y1,...,Ym
son las variables libres de ey, ..., ey.

De forma similar al paso (3) del algoritmo de composicién, desple-
gamos reiteradamente la parte derecha de la nueva definicién (con po-
sibles pasos intermedios de reemplazamiento algebraico) hasta obtener
un conjunto de reglas cuyas partes derechas cumplan una de las si-

guientes condiciones:

(a) contienen al menos alguna instancia de todas y cada una de las
expresiones e1,...,e; (caso general de la definicién), es decir, las
reglas de este tipo tienen el formato:

new(to, t1, ..., tm) = (Cleilg,)0,
donde tg,t1...,tm, C, @Q; y 6 son, respectivamente, una secuencia
de términos, un contexto, un conjunto de posiciones y una sustitu-
cién cualquiera,
(b) o bien no poseen llamadas a alguna de las expresiones e; (i.e., los
casos base de la definicién desplegada).

Si no es posible alcanzar la condicién de parada anterior (o se realiza
un nimero de pasos superior a una cota méxima prefijada), entonces
el proceso termina con fallo. En caso contrario, continuar con el paso

siguiente.

. Mediante la aplicacién de la regla de abstraccién, transformamos las

reglas de la forma:
new(to, t1,...,tm) = (Cleilg;)0,
en otras con el aspecto:
new(to,t1,...,tm) = (C[z_Z]Q— where (Z;) = (€;))0,

y, por aplicacién de plegado usando R’, tenemos:

new(to,t1,- .-, tm) = (C[Z_Z]Q— where (z;) = new(x,y1,-..,ym))0,

donde 21, ..., 2z son variables nuevas.

Finalmente, y de forma similar a los pasos de abstraccién y plegado
dados en el paso anterior, transformamos la regla original R en la nueva
regla

f(wla s ,.’En) = T[Z_Z]E where <Z_l> = new(w, Yi,--- aym)

donde z1, ...,z son variables nuevas.

El siguiente ejemplo ilustra la estrategia de formacién de tuplas.

191
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Ejemplo 50 Los numeros de fibonacci pueden calcularse (de forma natural pero ine-

ficiente) con el siguiente programa Ro:
£ib(0) — s(0) (Ry)

fib(s(0)) — s(0) (R2)
fib(s(s(X))) — fib(s(X))+ £ib(X) (R3)

M

(junto con las reglas para la suma +). Cabe destacar que este programa tiene una
complejidad exponencial, que puede reducirse a lineal aplicando la estrategia de for-
macién de tuplas como sigue:
1. Introduccién de una definicién:
new(X) — (fib(s(X)),fib(X)) (R4)
2. Desplegado de la regla R4 reduciendo el redex £ib(s(X)):
new(0) — (s(0),£ib(s(0)) (Rs)
new(s(X)) — (fib(s(X)) + £ib(X),fib(s(X))) (Rs)
3. Desplegado de la regla R; reduciendo £ib(s(0)):
new(0) — (s(0),8(0)) (Rr)
4. Abstraccién de Rg:
new(s(X)) — new.aux({(fib(s(X)),fib(X))) (Rs)
new aux({Zs,Zs)) — (Z1+ Z,7Z1) (Ro)
5. Plegado de {(£ib(s(X)),fib(X)) en la regla Rg usando Ry:
new(s(X)) — new.aux(new(X)) (Rio)
6. Abstraccién de la regla Rs:
fib(s(s(X))) — fib_aux({(fib(s(X)),fib(X))) (Ri1)
fibaux((Z1,Z2)) — Z1+7Z (Ri2)
7. Plegado de (fib(s(X)),fib(X)) en la regla R;; usando de nuevo la regla Ry:
fib(s(s(X))) — fib_aux(new(X)) (Ris3)
Ahora, el programa transformado (y mas eficiente) R7, que tiene una complejidad

lineal gracias al uso de la funcién recursiva new, es el siguiente:

£ib(0) — s(0) (Ry)

fib(s(0)) — s(0) (R2)
fib(s(s(X))) — Zi+ Zp where (Zy,Zy) = new(X) (Ri12, R13)

new(0) — (s(0),s(0)) (R7)

new(s(X)) — (21 + Z3,Z1) where (Z;,Zy) = new(X) (Ryg, Rio)

donde por legibilidad las reglas (Ri2, R13) y (R, R10) se han expresado usando de-
claraciones locales.

El siguiente ejemplo muestra que, a diferencia del método de composicion, la estra-
tegia de formacién de tuplas no es siempre ficil de aplicar de forma completamente

automatica.
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Ejemplo 51 Consideremos el problema clasico de las Torres de Hanoi, definido de

forma natural (pero ineficiente) por el siguiente programa Rg:

h(0,A,B,C) — nil (Ry1)
h(s(N),A,B,C) — app(h(N,A,C,B),mov(A,B):h(N,C,B,4)) (R2)

(junto con las reglas para app). De forma similar al Ejemplo 50, este programa tiene
una complejidad exponencial debido a las dos llamadas recursivas en la parte derecha
de la regla Ry. A diferencia de los nimeros de fibonacci, la aplicacién directa de
nuestro algoritmo para la formaciéon de tuplas es incapaz de reducir su complejidad

algoritmica, como mostramos a continuacion.

1. Introduccién de una definicién:
new(N,A,B,C) - <h(N,A,B,C),h(N,B,C,A)) (R3)

2. Desplegado de la regla R3 reduciendo el redex h(N, A, B, C):

new(0,A,B,C) — (nil,h(0,B,C,A)) (R4)
new(s(N),A,B,C) — (app(h(N,A,C,B),mov(A,B): h(N,C,B,4)),
h(S(N),B,C,A)) (R5)

3. Desplegado de la regla R4 reduciendo h(0,B,C, A):
new(0,A,B,C) — (nil,nil) (Rs)
4. Desplegado de la regla R5 reduciendo el redex h(s(N),B,C, A):

new(s(N),A,B,C) — (app(h(N,A,C,B),mov(A,B): h(N,C,B,4)),
app(h(N,B, A, C),mov(B,C) : h(N, A,C,B))) (R7)

En este momento, la regla R; estd lo suficientemente desplegada como para que,
mediante abstraccién y plegado, se pueda obtener una versién recursiva de new.
Sin embargo, debido a que en la parte derecha de esta regla aparecen cuatro lla-
madas a la funcion original h, y la regla de definicién inicial para new tinicamente
puede computar dos de esas llamadas de una sola vez, el resultado final de la
estrategia de formacién de tuplas generaria una regla con dos llamadas recursivas
a new, lo que obviamente no supondria ninguna mejora con respecto a la versién
original.

Por otra parte, siguiendo el andlisis de Chin [1993] y sabiendo que el eureka
mas apropiado para resolver este problema es aquel que encapsula en una misma,
tupla las llamadas h(N,A,B,C), h(N,B,C,A) y h(N,C, A,B), podemos reintentar la
aplicacién de la estrategia de formacién de tuplas, pero partiendo ahora de la
regla Ry.

5. Introduccién de una definicién:

new2(N,A,B,C) — <h(N,A,B,C),h(N,B,C,A),h(N,C,A,B)) (RS)
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6. Desplegado de la regla Rg reduciendo el redex h(N, A, B, C):

new2(0,4,B,C) — (nil,h(0,B,C,A),h(0,C,A,B)) (Ry)
new2(s(N),A,B,C) — (app(h(N,A,C,B),mov(A,B):h(N,C,B,4)),
h(S(N),B,C,A),h(S(N),C,A,B)) (Rm)

7. Desplegado de la regla Ry reduciendo h(0,B,C,A):
new2(0,4,B,C) — (nil,nil h(0,C,A,B)) (Ri1)

8. Desplegado de la regla Ry; reduciendo h(0,C, A, B):
new2(0,4,B,C) — (nil,nil,nil) (R2)

9. Desplegado de la regla R1o reduciendo el redex h(s(N),B,C, A):

new2(s(N),A,B,C) — (app(h(N,A,C,B),mov(A,B): h(N,C,B,4)),
app(h(N,B, A, C),mov(B,C) : h(N, A, C,B)),
h(s(N), C, A,B)) (Ris)
10. Desplegado de la regla R;3 reduciendo el redex h(s(N),C, A, B):

new2(s(V),A,B,C) — (app(h(N,A,C,B),mov(A,B): h(},C,B, 4)),
app(h(N,B, A, C), mov(B,C) : h(N, A,C, B)),
app(h(N,C,B,A),mov(C,A) : h(NaBaAaC)» (R14)

11. Abstraccién de Rj4:

new2(s(N),A,B,C) — (app(U,mov(A,B):V),
app (i, mov(8, ) : U)
app(V, mov(C, A) - W)

where

<Ua v, w> = <h(N, A,C, B)7 h(Na C,B, A)7 h(Na B, A, C)) (R15)

12. Plegado de (h(N,A,C,B),h(N,C,B,A),h(N,B, A, C)) en la regla Ry5 usando Rg:
new2(s(N),A,B,C) — (app(U,mov(4,B):V),
app(¥, mov(8,C) : V),
app(V, mov(C, ) : )
where
(U, V,W) = new2(N,A,C,B) (Rig)
13. Abstraccién de la regla Ry:
new(s(N),A,B,C) — (app(U,mov(A,B):V),
app(W, mov(8,C) : 1))
where
<U7 V’ w> = <h(N’ A7 C’ B)’ h(N’ C7 B’ A)’ h(N’ B7 A’ C)) (R17)
14. Plegado de (h(N, A, C,B),h(N,C,B,A),h(N,B, A, C)) en la regla Ry7 usando de nuevo
la regla Rg:
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new(s(N),A,B,C) — (app(U,mov(4,B): V),
app(W, mov(B,C) : U))
where
(U,V,W) = new2(N,A,C,B) (Ris)
Y, finalmente, pasamos a realizar los ultimos pasos de abstracciéon y plegado en
la formacién de tuplas de partida.

15. Abstraccion de la regla Rs:
h(s(N),A,B,C) — app(U,mov(A,B):V)
where
(U,V) = (h(N, A, C,B),h(N,C,B,A)) (Ri)
16. Plegado de (h(N, 4,C,B),h(N,C,B,A))) en la regla Ry usando la regla de definicién
Rs:
h(s(N),A,B,C) — app(U,mov(A,B):V)
where
(U, V) = new(N,A,C,B) (Rao)
Ahora, el programa transformado (y més eficiente) R1¢, que tiene complejidad lineal,
ya que nunca hay més de una llamada recursiva gracias al uso de las funciones new
y new2, estd compuesto por el siguiente conjunto de reglas (junto con las que definen
app):

h(0,4,B,C) — mil (Ry)
h(s(N),A,B,C) — app(U,mov(A,B):V)
where
(U, V) = new(N,A,C,B) (Rao)
new(0,A,B,C) — (nil,nil) (Rq)

new(s(N),A,B,C) — (app(U,mov(A,B):V),
app(i,mov (B, C) : V)

where
(U,V,W) = new2(N,A,C,B) (Rs)
new2(0,A,B,C) — (nil,nil, nil) (R12)

new2(s(N),A,B,C) — (app(U,mov(A,B): V),
app(W,mov(B, C) : U),
app(V,mov(C,A) : W))
where
(U,V,W) = new2(N,A,C,B) (Rig)

Las estrategias de composicién y formacién de tuplas que acabamos de estudiar son,
probablemente, las que con mayor éxito han sido explotadas para la transformacién de
programas funcionales y l6gicos puros dentro de la aproximacién “reglas + estrategias”

(ver [Pettorossi y Proietti, 1996b] para un resumen detallado).
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En el contexto funcional puro, la estrategia de composicién se define generalmente
de forma equivalente a como lo hemos hecho en la Seccién 5.3.1. Sin embargo, no
existe una nocién equiparable de composicién en el contexto légico puro, debido a
que la sintaxis de los programas légicos no permite anidamientos de predicados.

Por su parte, la estrategia de formacién de tuplas que hemos descrito en la seccién
5.3.2 ya es conocida desde la primera propuesta para la transformacién de progra-
mas funcionales [Burstall y Darlington, 1977], existiendo también adaptaciones al
caso 16gico, donde se denomina “formacién de tuplas de predicados” [Debray, 1988;
Bruynooghe et al., 1989].

En este ultimo contexto, la formaciéon de tuplas de predicados tiene el poder de
conseguir optimizaciones similares (evitar la construccién y visita miltiple de es-
tructuras de datos intermedias, o la evaluacién de subexpresiones comunes y otras
computaciones redundantes) a las que se obtienen por composicién y/o formacién de
tuplas en los programas funcionales [Pettorossi y Proietti, 1996b]. En los programas
l6gicos, la ausencia de reglas de abstracciéon y algunas facilidades sintacticas de los
lenguajes funcionales (como las construcciones let o where) no impide la adaptacién
de la estrategia en este contexto, ya que esta carencia se compensa sobradamente con
reglas de reemplazamiento de objetivos, e incluso, bajo ciertas condiciones, con el
propio mecanismo de unificacién (que, en ocasiones, puede simular los efectos de una
abstraccién). Es més, mediante la formacién de tuplas de predicados, es posible alte-
rar la regla de computacién de izquierda a derecha usada por Prolog e incluso reducir
el grado de indeterminismo de los programas légicos, como ocurre con la técnica au-
tomaética de control de compilacidn que se basa en esta estrategia [Bruynooghe et al.,
1989].

El resto de estrategias usadas en la transformacién de programas declarativos se
utilizan muy a menudo para identificar definiciones eureka apropiadas que permitan
automatizar las comentadas anteriormente. Este es el caso de las estrategias de ab-
sorcidn de bucles o las definiciones implicitas de Proietti y Pettorossi [1990, 1993]
(en programacién légica) o el método de andlisis de Chin [1993] (en programacién

funcional).

5.3.3 Otras estrategias

Bajo el nombre de estrategias de generalizacion se aglutinan normalmente un conjunto
de métodos que, tanto en el caso 16gico como en el funcional, pueden verse como
particularizaciones o variantes de la composicién y la formacién de tuplas. Siguiendo
[Pettorossi y Proietti, 1996b] comentamos brevemente tres variantes de la estrategia

de generalizacién para el caso de los programas funcionales.

¢ Generalizacion de expresiones a variables. Dada una ecuacion recursiva de

la forma f(z1,...,2,) = e, tal que la subexpresion s aparece en e, entonces:
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1. introducimos la ecuacién recursiva generalizada g(x,y1,...,ym) = elz/s],
donde z es una variable nueva, e[z/s] denota a la expresién e donde se han sus-
tituido todas las apariciones de la expresion s por la variable z, y z,y1, ..., Ym
son las variables libres de e[z/s]. Obsérvese la estrecha conexién entre esta
transformacién y nuestra regla de abstraccién basada en lambda lifting;

2. mediante pasos de desplegado y plegado buscamos una definicién recursiva
para g(T,yi,- .-, Ym); ¥
3. finalmente expresamos la funcién f(x1, ..., z,) en términos de g(z,y1, - .., Ym)

plegando una o mas instancias de e[z /s].

¢ Generalizacion de funciones a funciones por definicién implicita. Dada

una ecuacién recursiva de la forma f(z1,...,2,) = Clexpr] en un programa P:

1. introducimos la funcién g con aridad k, tal que existen una serie de expresio-
nes eq,..., €, posiblemente con variables z1,...,x,, tal que para todos los
valores de las variables z1, ..., x, tenemos que C[g(e1,.. ., ex)] es equivalente

a Clexpr] con respecto al programa P;

2. mediante pasos de desplegado y plegado buscamos una definicién recursiva
para g(z1,...,Tk) ¥

3. finalmente reemplazamos la ecuacién f(z1,...,z,) = Clezpr] por la nueva

ecuacion f(zi,...,zn) = Clg(e,. ... ex)].

e Abstraccién lambda. Consiste en reemplazar una expresién dada e; por e[z /es]
where & = ey 0, equivalentemente, (Az.ej[x/es])ea, donde z es una variable nueva
y e2 es una subexpresion de e;. De nuevo observamos una gran similitud entre
esta transformacién y nuestras definiciones de la Seccién 5.2.2, aunque ahora usa-
mos una sintaxis totalmente funcional. La abstraccién lambda es una forma de
generalizacion que permite facilitar pasos de plegados en situaciones complicadas
y puede ser adaptada para transformar programas funcionales de orden superior
[Pettorossi y Proietti, 1996b].

Aparte de las técnicas de transformacién basadas en reglas y estrategias, existen otras
muchas técnicas que caen fuera del ambito de este trabajo y entre las que podemos
citar los métodos de especializacién por evaluacién parcial (que hemos comentado
en las Secciones 3.6 y 4.5), la sintesis de programas o la transformacién mediante
esquemas (ver [Pettorossi y Proietti, 1996b] para un estudio detallado).

5.4 El sistema SYNTH

El sistema SYNTH es un sistema de transformacién de programas que sigue la apro-

ximacién “reglas + estrategias” para optimizar programas escritos en Curry, un len-
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guaje multiparadigma moderno basado en narrowing necesario [Hanus et al., 1995;
Hanus (ed.), 1999].

El sistema SYNTH incorpora las reglas de transformacién bésicas que hemos visto
en las secciones 3.4.2 (desplegado necesario), 4.4 (plegado T&S) y 5.2 (introduc-
ci6én/eliminacién de definiciones, abstraccién y reemplazamiento algebraico). El siste-
ma incluye las estrategias de composicién (en versiones parcial y completamente au-
tomatica) y de formacién de tuplas (de forma semi-automética). La aplicacién puede
obtenerse desde la direccién URL: http://www.dsic.upv.es/users/elp/soft.html.

5.4.1 Caracteristicas de SYNTH

El sistema estd escrito en SICStus Prolog v3.6 e incluye un analizador sintactico para
(un subconjunto de) Curry. La implementacién completa consta de unas 680 clausulas
(2450 lineas de c6digo). El transformador se expresa en 330 cldusulas (incluyendo el
interfaz de usuario y el cédigo necesario para manejar las representaciones bdsicas), el
analizador sintdctico y otras utilidades se definen usando 190 clausulas, el narrowing
necesario se implementa con 90 clausulas y los arboles definicionales se construyen por
medio de 70 cldusulas. La implementacién considera programas incondicionales mien-
tras que las reglas condicionales son tratadas usando las funciones predefinidas and,
if_then_else, y case_of, que se reducen usando reglas estandar (ver, e.g., [Moreno-
Navarro y Rodriguez-Artalejo, 1992]). El sistema SYNTH no necesita una instalacién

previa. Se ejecuta bajo SICStus Prolog v3.x introduciendo:
?- consult(synth).

Una vez que el sistema estd cargado, se muestra el siguiente menu de comandos que
refleja todas las opciones disponibles en la aplicacién.

3k 3k 3k 3k 3k ok >k 3k 3k %k %k 3k 3k 3k 3k %k >k 3k 3k 5k %k 3k 3k 3k %k %k >k 3k 3k %k >k %k 3k 5k 3k 3k %k %k >k >k 3k 3k %k %k %k 3k 3k 3k 3k %k %k %k %k 5%k %k %k %k k*k k

**x*x load --> Read RO from a file *okok
*** clean --> Clean the system *okok
*x*% intr --> Definition introduction *kok
***% elim  --> Definition elimination *kok
*x*% ]list  --> List the rules of a program *kk
***x show —--> Show a definitional tree *okok
**x*x unfold --> Lazy unfolding *okok
***x fold --> Fold two rules *kk
*** abs --> Abstraction Rule *kok
***% acomp -—-> Automatic Composition Strategy *kok
***% comp ——> Composition Strategy Kk
**% tup -=> Tupling Strategy Kk
*** exit  --> Leave the program *kk

3k 3k 3k 3k 3k ok >k 3k 3k %k %k 3k 3k 3k 3k %k >k 3k 3k 5k %k 3k 3k 3k %k %k >k 3k 3k %k >k %k 3k 5k 3k 3k %k %k >k >k 3k 3k %k %k %k 3k 3k 3k 3k %k %k %k %k 5%k %k %k %k k*k k
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Recientemente hemos incorporado al sistema un interfaz grafico escrito en Java (5000
lineas de c4digo) que mejora notablemente su presentacion e interaccién con el usuario,
como veremos a continuacién. Para ejecutar la aplicacién con este interfaz es necesario
tener instalada la herramienta jdk1.1.7 e invocarla con la orden:

C:\SYNTH>java synth.

La pantalla general de SYNTH estd dividida en las 4 zonas que muestra la Figura 5.1:

1. La barra de herramientas se presenta en la parte superior de la pantalla y permite
seleccionar los ments de:

(a) File, con opciones para cargar/grabar un programa, generar uno nuevo, lim-
piar la aplicacién o salir de la misma;

(b) Edit, que permite seleccionar texto para cortar, copiar o pegar en la ventana
de edicién, al tiempo que ofrece la posibilidad de realizar operaciones de
andlisis sintactico (parse) y mostrar/editar cualquier programa de la secuencia
de transformacién o cualquier arbol definicional de un simbolo de funcién
definido;

(c) Rules, desde donde se pueden aplicar diversas reglas de transformacién, como
son la introduccién de una definicién, plegado y desplegado;

(d) Strategies, para aplicar las estrategias de composicién (de forma parcial o
completamente automatica) y de formacién de tuplas;

(e) Optioms, que permite modificar algunas caracteristicas de visualizacién, como
son el tipo de letra o el color; y finalmente

(f) Help, donde se da informacién adicional sobre las el sistema y sus posibilida-
des.

2. La ventana de edicidon conforma la parte central de la pantalla y en ella es po-
sible editar simultdneamente diferentes programas pertenecientes a una misma
secuencia de transformacién, como se aprecia en la Figura 5.5.

3. La ventana de mensajes aparece en la parte inferior de la pantalla y es utilizada
por el sistema para mostrar informacién relativa a la operacién que se realiza en
cada momento de una sesién de trabajo, como puede ser el proceso de andlisis
sintactico, la generacién de arboles definicionales o la aplicacién de una regla o
estrategia de transformacién.

4. Finalmente, la relacion de opciones disponibles se muestra en la columna derecha
de la pantalla. El conjunto de iconos que aparece en ella cambia dindmicamente
conforme se desarrolla la sesién de trabajo y se corresponde con aquellas opciones
que, de forma menos directa, también son seleccionables a través de los diferentes
submenis de la barra de herramientas. Por ejemplo, el icono referente a la regla
de desplegado tdnicamente se muestra cuando existe un programa cargado en el

sistema y una regla marcada dentro del mismo.
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Figura 5.1: Menu de carga de un programa en el entorno SYNTH

En la figura 5.1 se muestra desplegado el menu de carga de un programa fuente que
permite leer un fichero con un programa fuente inicial y grabarlo en la base de datos
interna. Si la carga se hace con el comando load directamente desde el intérprete de
Prolog, entonces los nombres de fichero deben ajustarse a la notacién para términos de
este lenguaje, i.e., se requieren comas simples cuando aparecen caracteres especiales
en el nombre del fichero (e.g., debe teclearse ’dapp.cur’ en vez de dapp.cur).

La sintaxis del lenguaje se ajusta a la del lenguaje Curry. Cada programa consiste
en un conjunto de declaraciones de tipos y funciones. Por ejemplo, la declaracién de
tipo

data treelnt = leaf Int | tree treelnt Int treelnt
introduce el tipo treelnt de arboles binarios cuyos nodos estan etiquetados con
enteros.

Una funcién se define mediante una lista de ecuaciones o reglas de definicién. Por

ejemplo, la declaracién de funcién

append [] X =X
append (H:T) X = H:(append T X)
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define la operacién para la concatenacién de dos listas.

Las principales diferencias con respecto a la sintaxis de Curry, tal y como se define
en [Hanus (ed.), 1999], son:

e no se permiten ecuaciones condicionales;

e siguiendo la notacién Prolog, las variables comienzan con una letra mayuscula y

las funciones (constructoras y definidas) comienzan con una letra mindscula;

e las declaraciones de tipo para las funciones definidas no son tratadas por SYNTH,

ya que el sistema no incluye un comprobador de tipos;

e 1o se permite la construccién let, aunque es posible realizar declaraciones locales

por medio de la construccién where.

El sistema de transformacién actual todavia no contempla aspectos avanzados del
lenguaje Curry, como son el tratamiento del orden superior, la concurrencia o la
residuacién, aspectos todos ellos que se proponen como trabajo futuro.

Una vez que en el sistema tenemos cargados uno o mas programas pertenecientes
a una misma secuencia de transformacién, es posible referirse a cualquiera de ellos
escogiendo entre las opciones First, Previous, Next, Last 0 Go to que aparecen entre
las ventanas de edicién y de mensajes, como muestra la figura 5.5. Para un programa
seleccionado, es posible pulsar cualquier icono de la columna derecha de opciones
disponibles con el objetivo de editarlo, salvarlo, limpiarlo, transformarlo, analizarlo
sintacticamente, mostrar alguno de sus arboles definicionales, etc. El sistema se cierra
escogiendo la opcién quit, que siempre estd disponible.

En el siguiente apartado detallamos el uso de las opciones de transformacién de

los ments Rules y Strategies que nos permitirdn optimizar un programa concreto.

5.4.2 Un ejemplo de transformacién

A continuacién realizamos un seguimiento paso a paso de una sesién de trabajo en la
que transformamos por composicién el ejemplo cldsico y bien conocido de la funcién
que concatena tres listas, doubleAppend, que nos ha servido para ilustrar numerosos
aspectos de esta tesis (ver los Ejemplos 34, 39, 40, 41, 42 y 43).

Una vez que el programa dapp. cur ha sido cargado con la opcién load, todas sus
reglas aparecen numeradas en la ventana de edicién para poder referirse a cada una de
ellas de forma inequivoca. También al propio programa se le asigna el nimero 0 para
identificarlo como el programa inicial en la secuencia de transformacién, lo que queda
reflejado en la parte superior de la ventana de edicién como se ve en la figura 5.2. A
partir de ese momento es posible aplicarle cualquier regla bésica de transformacién y
construir una secuencia de transformacién de forma interactiva en la que cada nuevo
programa aparece etiquetado con un nimero creciente que identifica su posicion en la

secuencia de transformacién (como se aprecia en la Figura 5.3 y sucesivas). También
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f=3 Synth =] 3
File Edit Rules Strategies Options Help
dapp 0 {This is the last program in the sequence) Edit |
1 doublefppend A B C = (append (append & B) C)
2 append [] A = A o

3 append (A:B) C = (A: (append B C))
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Goto.. ||
Eliminate symbal: | with arity: | Eliminate now |
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doublefppend append

Frogram loaded

Pragram parsed

Figura 5.2: Introduccién de una definicién en el entorno SYNTH

es posible seleccionar la opcién acomp en el ment de estrategias para desarrollar una
heuristica automatica de composicién, o las opciones composition y tupling, si se
quiere aplicar las estrategias de composicién y formacion de tuplas, respectivamente,
de forma semi-automatica (con cierto grado de interaccién por parte del usuario en el
proceso de transformacién). Actualmente estamos intentando extender el sistema para
que pueda desarrollar la estrategia de formacién de tuplas de forma completamente

automatica (partiendo de una extensién de los métodos de analisis de Chin [1993]).

A continuacién pasamos a describir un proceso de transformacion interactivo que
comienza introduciendo una definicién mediante la seleccién de la opcién New Rules,
como se ve en la Figura 5.2. Es posible introducir de una vez una serie de nuevas
definiciones pulsando Add y terminar el proceso al seleccionar Done en la ventana
abierta que solapa a la edicién. Una vez que la nueva regla ha sido introducida,
ésta sufre un proceso automatico de anélisis sintdctico que, si es superado con éxito,
termina con la generacién del correspondiente arbol definicional asociado al nuevo

simbolo recién introducido.

A continuacién procedemos a desplegar la nueva regla cuyo nimero de identifi-

cacion es el 4. Para ello basta con marcar la regla que acabamos de introducir en
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A Synth M= E
File Edit Rules Strategies Options Help
dapp 2 (This is the last program in the sequence) Edit |
1 doublefppend & B C = (append (append & B) C)
2 append [] A = A p—
3 append (A:B) C = (A: {append B C)) ?‘
5 new [] B C = (append B C} {unf) -
5] new (AF:BF) B C = (append (AF: (append BF B)) C) (un &l

Mew Rules

First | Previous | Goto.. | I
Eliminate symhbol: I iith arity: I Eliminate now |

Program parsed. =]
Error: this program number doesn't exist
Generating definitional trees..

New
-
A ¥

Figura 5.3: Desplegado de una regla en el entorno SYNTH

la ventana de edicién y seguidamente seleccionar la opcién Unfold en la columna de
opciones disponibles o, alternativamente, en el meni de Rules. El sistema respon-
de mostrando el nuevo programa transformado con nimero de identificacién 2, tal y
como se aprecia en la Figura 5.3. Obsérvese que las nuevas reglas desplegadas (nume-
radas con 5 y 6 respectivamente) aparecen también marcadas en su parte derecha con
la etiqueta (unf), lo que ayuda a detectar en todo momento cual es la transformacién
que las ha originado a partir del programa inmediatamente precedente en la secuencia
de transformacién. De esta forma, al movernos por los diferentes programas que com-
ponen dicha secuencia de transformacién (mediante la seleccién de cualquiera de las
opciones que aparecen entre las ventanas de adicién y mensajes), podemos reconocer
y reconstruir el proceso de transformacion paso a paso, identificando cual es la trans-
formacién concreta que se ha aplicado en cada tramo. Cabe destacar que en todo
momento estan disponibles las opciones de editar y grabar el programa transformado
antes de proceder a una nueva transformacion.

Si a continuacién realizamos dos nuevas operaciones de desplegado sobre las reglas
5 y 6, obtenemos el programa dapp 4 que se muestra en la Figura 5.4. En este

momento se aprecia la presencia de una regularidad (o instancia del cuerpo de la
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E%'Synlh [-[O] =]
File Ecit Rules Strategies Options Help
dapp 4 {This i5 the last program in the sequence) Edit |
1 doublefppend A B C = (append (append A B) C)
2 append [] A = A
3 append (A:B) C = (A:{append B C)) %‘
7 new [] [] C = C (unf)
a8 new [] (AH:BH) C = (AH: (append BH C)) (unf) _ ot |
= new (AF:BF) B C = (AF: (append (append BF B) C)) (unf) _hewRules

First | Previous | Goto. I
Eliminate symbal: | with arity. | Eliminate nowl
Program parsed. ;I

Errar: this program number doesn't exist
Generating definitional trees

new
-
A ¥

Figura 5.4: Programa obtenido tras multiples desplegados en el entorno SYNTH

regla de definicién 4) en la parte derecha de la regla 9, lo que abilita un paso de
plegado posterior.

En la Figura 5.5 se muestra el aspecto que presenta el sistema en el momento
que se intenta aplicar la opciéon Fold Rules sobre las reglas 9 y 4. Ya que las reglas
plegable (9) y plegante (4) no pertenecen al mismo programa, es necesario editar los
programas dapp 4 y dapp 1 simultdneamente para marcar ambas reglas y proceder
a la transformacién de plegado. La posibilidad de dividir la ventana de edicién en dos
areas independientes esta contemplada en el meni de Options. Obsérvese como, en la
ventana inferior de la Figura 5.5, el sistema muestra el caracter plegable o plegante de
cada una de las reglas involucradas en la transformacién. De esta forma, el usuario
puede intercambiarlas si asi lo desea, cancelar la operacién o finalmente llevarla a
cabo. Una vez que se ha realizado la operacién de plegado, es posible reintentar
su aplicacion para plegar la regla 1 con respecto a la regla 4 con lo que se obtiene
un programa final con un aspecto similar al que se muestra en la Figura 5.6 (con
identificador dapp 6). Es interesante destacar la etiqueta (fold) con que aparecen

marcadas las tdltimas reglas plegadas en el programa transformado.

Nétese que la secuencia de transformacién (seguida de forma totalmente interac-
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Egis_vnth =[0j =]
File Edit Rules Strategies Options Help
dapp 4 {This is the last program in the secusnce) Edit |
1 doubleAppend A B C = (append (append A B) C)
2 append [] A = A
3 append (A:B) C = (A:(append B C}) %Il
7 new [] [] C = C (unf)
3 new [] (AH:EBH) : ot |
5 new [(AF:BF] B C (AF: [ end [ ar C))  (unf) NEWRU'ES|
FDIdRu\esl
dapp 1 {There are 5 programs in the sequence)
1 doubledAppend A B C = {(append (append A B) C)
2 append [] A = A
3 append (A:B) C = [(A: (append B CJ))
4 ( (= d A

Firsll Previuusl Mext | Last| Goto..
Eliminate symbol I wiith arity: Eliminate now

Frogram parged. Fold two rules
Errar: this program number doesn't exist .

Generating definitional fraes Selectfolded and folding rule Exchange
new Foldedrule: | [ 9 new(AFBF)B C= (A (anpend (append BF B Cancel

el Folding rule: I 4 new A B C = (append (append A B) C) Ok

Figura 5.5: Operacién de plegado en el entorno SYNTH

tiva) que acabamos de ver, devuelve la definicién recursiva deseada para new (reglas
Rg, R7 vy Rg). De esta forma, el programa transformado supone una mejora (tanto
en tiempo como en espacio) con respecto al programa original dapp 0.

Aunque en este ejemplo no ha sido necesario aplicar las reglas de eliminacién de
una definicién, abstraccién y reemplazamiento algebraico, todas estas transformacio-

nes pueden llevarse a cabo en el entorno SYNTH de la siguiente manera:

e Para eliminar una definicién es suficiente con dar al sistema el nombre y la ari-
dad del simbolo a eliminar en la barra que aparece justo encima de la ventana
de mensajes. La operacién se aplicard satisfactoriamente solamente cuando se
detecte que el simbolo a eliminar no aparece en ninguna regla diferente a las que
lo definen, tal y como hemos indicado en la Seccién 5.2.1. También es importan-
te destacar el hecho comentado anteriormente en este capitulo de que, una vez
que se ha eliminado un simbolo en la secuencia de transformacién, la opcién de

plegado deja de ser accesible en la columna derecha de opciones disponibles.

e Para realizar una operacién de abstraccién sobre una regla previamente marcada
por el usuario, el sistema actda en dos fases (ver de nuevo la Seccién 5.2.2):

1. en primer lugar, se da un un paso de introduccién de una definicién en el que la
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File Edit Rules Strategies Options Help
dapp 2 (This is the last prograrm in the sequence) Edit |

2 append [] A = A
3 append {(A:B) C = {(A:(append B C)) cl
5 new [] [] C = C (unf) ﬁll
& new [] {(AG:BG) C = [(AG: {append BG C)) (unf) -
7 new (AF:BF) B C = (AF:(new BF B C)) (fold) _out |
] doubledppend A B C = (new & B C) (fold) NEWF*L”ES|
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Figura 5.6: Programa final transformado en el entorno SYNTH

parte derecha de la regla de definicién coincide con la parte derecha de la regla
a abstraer, pero con la particularidad de que las expresiones que se pretenden
abstraer son sustituidas por variables nuevas que aparecen empaquetadas en
una tupla en la parte izquierda de la regla recién introducida;

2. a continuacién el sistema aplica de forma automatica un paso de plegado don-
de la regla plegante coincide con la introducida en el paso anterior, mientras
que la regla plegable no es otra que la regla a abstraer.

De esta forma se consigue el efecto de abstraccién perseguido en la Definicion
5.2.4, donde una regla es sustituida por un par de nuevas reglas equivalentes.
¢ El reemplazamiento algebraico viene incorporado al sistema de forma comple-
tamente interactiva: es el usuario quien directamente realiza (en la ventana de
edicién) las modificaciones oportunas sobre las partes derechas de las reglas a
reemplazar, seleccionando la opcion Edit.
Para terminar este apartado, incluimos unos breves comentarios acerca de la imple-
mentacion de las estrategias de transformaciéon en SYNTH. Las diferencias entre los
métodos semi-automatico y completamente automatico que incluye el sistema para

realizar, por ejemplo, la estrategia de composicién, consisten basicamente en lo si-
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g‘iSynth =[0] |
File Edit Rules Strategies Options Help
dapp 0 (This is the last prograrm in the sequence) Edit |
1 doublefppend A B C = (append (append A B) C)
2 append [] A = A Clean |
3 append (A:B) C = (A:(append B C)) |
Save
Quit |

MNew RLI\ESl

e rule: Cancel
| new A B C = (append (append A B) C)| Ok
Goto..”—
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Figura 5.7: Aplicacién de la estrategia de composicién en el entorno SYNTH

guiente. En el primer caso (opcién composition), el usuario debe indicar cudl es la
regla en la que aparecen llamadas anidadas e introducir la nueva regla de definicién
apropiada a partir de la cual se pone en marcha la estrategia. La segunda alternativa
(opcién acomp) es completamente automatica: es el propio transformador quien lo-
caliza las llamadas anidadas y se introduce una nueva definicién para que el proceso
se active. A partir de aqui, el proceso es completamente automético e idéntico en
ambos casos. SYNTH construye, mediante pasos de desplegado, un arbol de bisqueda
incompleto y busca una rama con regularidades donde pueda obtenerse una definicién
recursiva de la nueva funcién tras aplicar un paso final de plegado. Si se encuentra
dicha rama en una profundidad finita (limitando la profundidad del &rbol al imponer
una cota maxima de desplegados o bien aplicando algun tipo de test de embedding
para garantizar la terminacién del proceso), entonces la regla original se reemplaza
por la correspondiente a dicha rama; en otro caso, se devuelve el conjunto de reglas
desplegadas asociadas a todas las ramas no falladas.

En la Figura 5.7 se muestra la ventana que presenta el sistema para introducir
la regla de definicién inicial a partir de la cual es posible aplicar la estrategia de

composicién (opcién de composition) de forma semi-automaética sobre el programa
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Programas | Rwi | RTy | Rws | Ry | % |

doubleappend | 3 1.77 | 6 1.63 | 8%
sumprefix 4 3.59 6 3.48 | 3%
lengthapp 5 1.61 7 1.51 | 6%

doubleflip 3 0.95 5 0.7 | 26%
fibonacci 3 2.21 5 0.18 | 92%
factlist 4 1.84 | 6 0.75 | 59%

average ) 1.52 7 0.87 | 43%
hanoi 4 2.08 8 0.12 | 94%

Tabla 5.1: Evaluacion del sistema

inicial dapp 0. Por defecto, se asume que el méximo nimero de desplegados (depth)
aplicados a la nueva regla de definicién es 2, aunque este pardmetro puede modificarse
apropiadamente. Como puede verse en la Figura 5.6, el resultado final del proceso
(semi-automatico) de composicion coincide con el programa obtenido tras la aplicacién
de una serie de transformaciones bésicas guiadas manualmente. Una tercera forma
alternativa de conseguir el mismo resultado final consiste en escoger la opcién acomp
para aplicar la estrategia de composiciéon de forma completamente automética, con
la ventaja anadida en esta ocasién de que no es necesario siquiera especificar la regla
de definicién inicial.

5.4.3 Evaluacidon del sistema

En [Alpuente et al., 1999a,b] hemos realizado una serie de experimentos con el siste-
ma SYNTH que corroboran el interés practico de nuestra propuesta. Concretamente,
hemos evaluado las estrategias de composicion y formacién de tuplas sobre diferen-
tes programas. Todos los programas han sido ejecutados usando TasteCurry, un
intérprete de (un subconjunto de) Curry de libre disposicién [Hanus et al., 1995].
En la Tabla 5.1 se pueden ver algunos de los resultados obtenidos. Las primeras
dos columnas muestran el nimero de reglas (Rwy) y el tiempo de ejecucién (RT}) de
los programas originales. Las siguientes dos columnas muestran el ntiimero de reglas
(Rws) y el tiempo de ejecucién (RTs) para los programas transformados, mientras que
en la tltima columna (%) se puede ver el porcentaje en el que se ha reducido el tiempo
de ejecucién respecto al programa original. Los tiempos estdn expresados en segundos
y representan la media de 10 ejecuciones. Podemos observar que nuestra estrategia de
composicién automatica es capaz de realizar optimizaciones apreciables en los cuatro
primeros programas (doubleappend, sumprefix, lengthapp y doubleflip, cuyos
cédigos pueden verse en los Ejemplos 40 y 49 y en la Tabla 5.2, respectivamente).
Estos programas son ejemplos tipicos usados en la literatura para ilustrar las ventajas

de las técnicas de composicién [Wadler, 1990]. Por otro lado, usando la estrategia de
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PROGRAMA ORIGINAL

‘ PROGRAMA FINAL

lengthapp

Por composiciéon

lengthapp(L1,L2) — len(app(L1,L2))
len(nil) — 0

len(H:T) — s(len(T))

app(nil,L) — L

app(H:T,L) — H:app(T,L)

lengthapp(L1,L2) — new(L1,L2)
new(nil,L) — len(L)
new(H:T,L) — s(new(T,L))

doubleflip

Por composiciéon

doubleflip(T) — £(£(T))
f(leaf(N)) — leaf(N)
f(tree(L,N,R) — tree(f(R),N,f(L))

doubleflip(T) — n(T)
n(leaf(N)) — leaf(N)

n(tree(L,N,R) — tree(n(L),N,n(R))

factlist

Por formacién de tuplas

f1list(0) — nil

flist(s(N)) — fact(s(N)): flist(N)
fact(0) — 1

fact(s(N)) — s(N)*fact(N)

f1list(0) — nil

flist(s(N)) — U:V where

n(0) — (s(0),nil)

n(s(N)) — (s(s(N))*U,U: V) where

(U, V) = n(N)

(U, V) = n(N)

average

Por formacién de tuplas

average(L) — sum(L)/length(L)
sum(nil) — O

sum(H: T) — H+ sum(T)
length(nil) — O

length(H:T) — s(length(T))

average(L) — U/V where

new(nil) — (0,0)

(U,V) = new(L)

new(H:T) — (H+U,s(V)) where

(U, V) = new(T)

Tabla 5.2: Ejemplos de aplicacion de estrategias de transformacion

formacién de tuplas es posible obtener mejoras ain mas notables, como las obtenidas

en los ejemplos fibonacci (Ejemplo 50), hanoi (Ejemplo 51), factlist y average

(Tabla 5.2), aunque, en este caso, el proceso de optimizacién en SYNTH debe ser

guiado por el usuario.

5.5 Conclusiones

En este capitulo hemos completado el conjunto de reglas de transformacién para

conformar un sistema de transformacién efectivo para programas inductivamente se-

cuenciales. Ademds de las basicas de desplegado necesario (Seccién 3.4.2) y plegado

T&S (Seccién 4.4) estudiadas en capitulos anteriores, el sistema incorpora un conjun-

to estandar de reglas de transformacién en el estilo de la propuesta inicial de Burstall
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y Darlington [1977], excepto la regla de instanciacién que, en nuestro marco, queda
subsumida de forma natural por la regla de desplegado, al tiempo que se preserva la
semantica de los programas légico-funcionales con una seméantica operacional basada
en narrowing necesario. Las nuevas reglas de transformacién introducidas en este

capitulo son:

1. Introduccién/eliminacién de una definicién. Como su nombre indica, estas
reglas permiten introducir o eliminar reglas que definen nuevos simbolos de fun-
cién (llamados también eurekas) bajo una serie de condiciones. La introduccién
de una nueva definicion normalmente se considera como el primer paso de una
secuencia de transformacion, mientras que la eliminacién de un simbolo suele ha-
cerse al final de la secuencia, cuando la nueva funcién deje de ser necesaria. FEl
uso de eurekas es crucial para realizar un renombramiento de (alguna parte) de
una expresiéon dada, de tal forma que sea posible derivar una versién mas eficiente
de la nueva funcién mediante la aplicacién de otras reglas de transformacién. La
aplicacién de la reglas de introduccién/eliminacién de definiciones supone una al-
teracion de la signatura de los programas en una secuencia de transformacién ya
que se incrementa/reduce el conjunto de simbolos de funcién definidos. Por esta
razén, los resultados de correccién y completitud del sistema global se dan con
respecto a aquellos objetivos que consideran la misma signatura que el programa
inicial, al tiempo que no se permiten pasos de plegado después de un paso de

eliminacién de una definicién.

2. Reglas de abstraccién. Con estas reglas es posible incrementar la potencia
del sistema de transformacién, permitiendo realizar la estrategia de formacién de
tuplas. Una abstraccién simple consiste esencialmente en el reemplazamiento de
ocurrencias de una misma expresién e en la parte derecha de una regla R por
una variable nueva X, anadiendo la “declaracién local” X = e dentro de una
expresion where en R. De esta forma es suficiente con evaluar la expresiéon e una
sola vez, ya que su valor asociado queda vinculado a una variable que propaga
esta informacién a todos los contextos que la requieran, sin necesidad de tener
que realizar nuevas reevaluaciones. Las variables locales declaradas en una cons-
truccién where suponen la aparicién de variables extra en las partes derechas de
las reglas transformadas, lo que esta prohibido en los lenguajes integrados. Sin
embargo, hemos resuelto este problema usando las técnicas estandar de elimi-
nacién de expresiones “lambda ” (lambda lifting) de la programacién funcional.
Nuestra regla de abstraccién generaliza y extiende la regla de abstraccién simple

al permitir abstraer varias expresiones de una sola vez usando el operador tupla

3. Reemplazamiento algebraico. Esta iltima regla de transformacién permite

reordenar ciertas porciones de la parte derecha de una regla con el objetivo de



5.5. CONCLUSIONES 211

permitir la posterior aplicaciéon de otros pasos transformacién. La regla se inspira
en las asi llamadas “leyes para primitivas” de Burstall y Darlington [1977] que,
basicamente, permiten la transformacién de una ecuacién en otra aplicando pro-
piedades tales como la commutatividad, asociatividad o distributividad de ciertos
operadores considerados como primitivos (e.g., +, x, if_then_else).

Las principales propiedades del conjunto de reglas anterior, tal y como se recogen en
el Teorema 5.2.6, pueden resumirse como sigue. Toda secuencia de transformacién
que parte de un programa inductivamente secuencial (donde no se efectiian pasos de
plegado después de la eliminacién de una definicién) estd compuesta por programas
que, ademas de pertenecer a la misma clase, devuelven exactamente los mismos valores
y respuestas computadas para todo objetivo sin simbolos de funcién nuevos.

Aparte de las cuestiones de correccién, este conjunto de reglas es suficiente para
implementar en nuestro contexto la mayoria de las estrategias de transformacién maés
potentes que se conocen, como son las de composicién y formacién de tuplas. Estas
estrategias de transformacién pueden verse como un conjunto de metareglas que se
usan para conducir el proceso de aplicacién de reglas de transformacién con el objetivo
de optimizar programas. Estos métodos se suelen formular de forma algoritmica como
una serie de heuristicas que describen la secuencia de cambios que sufre un programa
mientras es transformado, consiguiéndose resultados como la eliminacién de variables
innecesarias , evitar la construccién de estructuras de datos intermedias o el recorrido
multiple de una misma estructura de datos, etc.

El algoritmo de formacién de tuplas es similar al de composicién pero con la
particularidad de que los pasos de plegado van siempre precedidos por abstracciones
que reordenan las reglas a plegar para posibilitar la transformacién. La razdn esta en
el hecho de que las llamadas a plegar no aparecen anidadas ni en las reglas originales
ni en las transformadas, lo que implica la necesidad de fundirlas y “empaquetarlas” en
una tupla mediante la aplicacién de la regla de abstraccién. Solamente asi es posible
plegar las tuplas de expresiones y sustituirlas por la llamada a funcién nueva.

El sistema SYNTH es una aplicaciéon implementada en Prolog que permite opti-
mizar programas escritos en (un subconjunto de) Curry. El sistema implementa las
reglas de transformacion basicas que hemos introducido en esta tesis e incluye las
estrategias de composicién (en versiones parcial y completamente automética) y de
formacion de tuplas (de forma semi-automatica). Las diferencias entre los métodos
semi-automéatico y completamente automatico de aplicacién de una estrategia con-
sisten basicamente en la posibilidad de introducir interactiva o automaticamente el
eureka apropiado para activar el proceso de transformacién. A partir de aqui, el
proceso es completamente automatico e idéntico en ambos casos.

Para finalizar, hemos realizado una serie de experimentos con el sistema SYNTH

que corroboran el interés prictico de nuestra propuesta. Concretamente, hemos apli-
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cado las estrategias de composicién y formacién de tuplas sobre diferentes programas

ejecutados usando el sistema TasteCurry.



Capitulo 6
Conclusiones y trabajo futuro

En esta tesis investigamos las bases de un sistema de transformacién de programas
légico-funcionales basado en las técnicas de plegado/desplegado que permite obtener
algunas de las optimizaciones més potentes que se conocen sobre programas declara-
tivos. Las principales aportaciones se pueden clasificar tal y como sigue.

A nivel tedrico, hemos estudiado el comportamiento de las transformaciones ele-
mentales de plegado/desplegado sobre diferentes clases de programas que se ejecutan
mediante distintas variantes del narrowing. En particular, hemos presentado cuatro
versiones (y dos refinamientos mas en las Secciones 3.5 y 3.6) de la regla de des-
plegado y hemos estudiado su potencia transformacional y las condiciones para su
correccién. Por otra parte, hemos presentado y comparado tres formulaciones de la
regla de plegado en cuanto a nivel de reversibilidad y potencial de optimizacién. Pa-
ra todas ellas, hemos analizado las condiciones de aplicabilidad que garantizan las
propiedades de correccién y completitud, asi como el preservar la estructura original
del programa transformado. También hemos mostrado algunas de las aplicaciones
maés relevantes, como son la generacién de semanticas por desplegado y la especiali-
zacién de programas de forma alternativa a las técnicas clasicas de evaluacién parcial
con renombramiento. Finalmente, hemos introducido y adaptado a la plataforma
integrada las reglas para la introduccién/eliminacién de definiciones, abstraccién y
reemplazamiento algebraico. Con ello hemos cubierto el objetivo de construir un sis-
tema completo de transformacién de programas inductivamente secuenciales con una
semantica operacional basada en narrowing necesario.

A nivel préactico, hemos demostrado que el conjunto de reglas anterior es capaz
de producir las optimizaciones de composicién y formacién de tuplas en el marco
integrado. Finalmente hemos implementado las reglas y estrategias propuestas en
la herramienta experimental SYNTH. En este entorno, el usuario puede intervenir

en el proceso de transformacién o puede optar por la aplicacién de las heuristicas

213
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presentadas de forma completamente automética (composicién) o semi-automética
(formacién de tuplas). La utilidad de esta propuesta ha sido demostrada mediante
distintos ejemplos de transformacién que culminan en las optimizaciones perseguidas.

Son varias las lineas de trabajo abiertas por esta tesis. La formalizacién de técnicas
basadas en la semdantica para la transformacién de programas légico-funcionales es un
campo de investigacion incipiente y atractivo. Tenemos previsto extender el trabajo
desarrollado en esta tesis teniendo en cuenta las siguientes ideas, que son argumento
de varias tesis doctorales estrechamente relacionadas con la nuestra y actualmente en
desarrollo en el grupo de investigacién ELP:

e Ampliacién del sistema de transformacién para poder tratar con programas es-
critos en Curry en los que se contemplen caracteristicas avanzadas del lenguaje,
como son el tratamiento de tipos, clases, orden superior y residuaciéon. Para ello
es necesario extender las reglas de transformacién en una linea similar a como se
hace en [Sands, 1996], donde se consideran programas funcionales de orden su-
perior, y [Albert et al., 1999], donde se considera un marco de evaluacién parcial

de programas légico-funcionales basado en narrowing necesario y residuacién.

¢ Extension del sistema de transformacién para poder trabajar con programas orto-
gonales. Con el objetivo de ampliar la gama de programas a optimizar, es preciso
retomar la estrategia de narrowing perezoso como base para la implementacién
de la regla de desplegado. A pesar de que esta regla no preserva la estructura
ortogonal de los programas, pensamos que seria posible realizar un postproce-
so de transformacién que incluyera un andlisis de reglas redundantes capaz de
detectar qué reglas pueden ser eliminadas del programa desplegado sin perder
correccién ni completitud, de forma que sea posible en algunos casos restituir la
ortogonalidad del programa transformado y continuar la secuencia de transfor-
macién de forma segura. Una fuente de inspiracién para conseguir este objetivo
la encontramos en [Hanus y Steiner, 1999], donde los autores usan una extension
de los sistemas de inferencia de tipos llamados ”sistemas de tipos y efectos” (type
and effect systems) que consisten en anadir a los tipos asociados a las funciones
de un programa una informacién adicional (los efectos) para permitir la inferen-
cia de determinadas propiedades (como es el caso del cardcter indeterminista de
las funciones en [Hanus y Steiner, 1999]). En nuestro contexto, pensamos que a
través de una adecuada definicién de la nocién de efectos en relacién con el uso
de variables logicas, es posible identificar aquellas reglas desplegadas redundantes
que perjudican la ortogonalidad de los programas transformados.

e La linea de trabajo mas interesante consiste en intentar automatizar totalmente
la estrategia de formacién de tuplas. La idea es partir de los andlisis de [Chin,
1993] que permiten derivar eurekas en un contexto funcional puro y que se basan

esencialmente en un método similar a las técnicas de evaluacién parcial: se cons-
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truyen arboles de desplegado y se identifican regularidades que de alguna manera
se corresponden con los eurekas deseados. Pensamos que en el marco integrado se
puede explotar de forma eficaz la regla de desplegado basada en narrowing (que
incorpora automdticamente la regla de instanciacién) tanto para identificar eure-
kas como para desarrollar la propia estrategia de formacién de tuplas de forma

totalmente automatica.
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