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Resumen.

La evaluacion parcial, también denominada especializacidn de programas, pue-
de entenderse como una técnica de transformacién que consigue la optimizacién
del programa original para una clase de datos de entrada. Més formalmente,
dado un programa P y parte de sus datos de entrada ini, el objetivo de la eva-
luacién parcial es construir un nuevo programa P;,, que cuando se le introduce
el resto de los datos de entrada in2, computa el mismo resultado que P con toda
su entrada (in1 + in2). Esto ltimo asegura la correccién de la transformacién
efectuada. Contrariamente a lo que sucede con otras técnicas de transforma-
cién, el proceso de evaluacién parcial puede automatizarse completamente. La
evaluacién parcial ha sido aplicada intensivamente tanto a los lenguajes impe-
rativos como declarativos y extensivamente a una gran variedad de problemas
concretos [108].

Los lenguajes declarativos presentan una semantica simple y con bases tedri-
cas bien establecidas que permiten razonar acerca de la correccién de los progra-
mas. Esta caracteristica de los lenguajes declarativos se ha aprovechado en la
definicién de métodos de evaluacién parcial para lenguajes funcionales [53, 108]
y lenguajes logicos [75, 116, 137, 164] que heredan las buenas propiedades de
sus mecanismos de base. Recientemente, estas técnicas se han extendido al
caso de los lenguajes lGgico-funcionales [12, 14, 123]. El marco genérico para
la evaluacién parcial de programas légico-funcionales propuesto inicialmente en
[12], se basa en el empleo del narrowing, una regla de inferencia que combina el
principio de reduccién de los lenguajes funcionales y el principio de resolucién
de los lenguajes 16gicos.

Esta tesis tiene como principal objetivo investigar las técnicas de especiali-
zacién de programas légico-funcionales perezosos dentro del marco establecido
en [14], para lo cual introduce:

e Mejoras en el mecanismo de base. El objetivo, en este caso, es alcan-
zar una mayor eficiencia tanto en el proceso de evaluacién parcial como en
la mejora que se consigue al ejecutar el programa especializado resultante.
Partiendo de una instancia del marco genérico, en la que se emplea na-
rrowing perezoso como mecanismo de base y para la que demostramos su
correccién, la principal aportacién en esta linea es el identificar una clase
particular de programas, que definimos a partir de la idea de los progra-
mas uniformes de [120, 121], sobre los cuales es posible refinar la estrategia
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de narrowing perezoso, sin pérdida de completitud, obteniéndose un eva-
luador parcial para el que se consiguen mejores prestaciones que con la
estrategia de narrowing original.

e Técnicas avanzadas de especializacién. En esta linea, mejoramos
los procedimientos de control del algoritmo de evaluacién parcial mediante
la introduccién de una regla de desplegado dindmica y técnicas de particién
que permiten alcanzar una especializacién poligenética (i.e., aquella que
es capaz de combinar varias definiciones de funcién del programa original
en una definicién especializada) sin el empleo de artificios ad hoc. Todo
esto sin afectar a la terminacién del proceso.

También se ha estudiado la efectividad de las técnicas desarrolladas para el
caso concreto de (fragmentos de) lenguajes 16gico-funcionales modernos con
semdntica no estricta, como Curry [96] o TOY [49]. Las nuevas estrategias
de control se han incorporado al sistema INDY [4], obteniendose mejoras en las
versiones especializadas de la mayoria de los programas de prueba considerados,
que resultan ser mas precisas y eficientes que las obtenidas en la implementacién
previa.

Palabras clave: Integracién de la programacion légica y funcional, sistemas
de reescritura de términos, narrowing, estrategias de evaluacién perezosa, na-
rrowing perezoso, narrowing necesario, evaluacién parcial, especializacién de
programas, técnicas de control local y global, relaciones de orden, términacién.
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Capitulo 1

Introduccion.

1.1 Programacion Declarativa.

La programacidn declarativa (a veces llamada programacion inferencial) puede
entenderse como un estilo de programacion en el que el programador especifica
qué debe computarse mas bien que cdmo deben realizarse los cémputos. En
este paradigma de programacién, de acuerdo con el famoso aserto de Kowalski
[118, 117], un programa = légica + control, y la tarea de programar consiste
en centrar la atencién en la ldgica dejando de lado el control, que se asume
automadtico, al sistema. Con mas precisién, la caracteristica fundamental de la
programacién declarativa es el uso de la logica como lenguaje de programacién,
lo cual puede conceptualizarse como sigue:

e Un programa es una teoria formal en una cierta légica, y

e la computacion se entiende como una forma de inferencia o deduccién en
dicha légica.

Los principales requisitos que debe cumplir la 1dgica empleada son: i) dispo-
ner de un lenguaje que sea suficientemente expresivo para cubrir un campo de
aplicacién interesante; ii) disponer de una seméntica operacional, esto es, un
mecanismo de cémputo que permita ejecutar los programas; iii) disponer de
una semdntica declarativa que permita dar un significado a los programas de
forma independiente a su posible ejecucién; y iv) resultados de correccién y
completitud que aseguren que lo que se computa coincide con aquello que es
considerado como verdadero (de acuerdo con la nocién de verdad que sirve de
base a la semdntica declarativa). Desde el punto de vista del soporte a la decla-
ratividad, el tercero de los requisitos es, tal vez, el mas importante, ya que es el
que permite especificar qué estamos computando. Concretamente, la semantica
declarativa especifica el significado de los objetos sintacticos del lenguaje por
medio de su traduccién en elementos y estructuras de un dominio (generalmente
matematico) conocido.
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A pesar de ser un drea de trabajo relativamente nueva, en términos del tiem-
po necesario para el desarrollo y la consolidacién de un drea de conocimiento,
la programacién declarativa ha encontrado una gran variedad de aplicaciones.
Sin animo de ser exhaustivos, podemos enumerar algunas de sus aplicaciones:

Procesamiento del lenguaje natural. Representacién del conocimien-
to. Desarrollo de Sistemas de Produccién y Sistemas Expertos. Re-
solucién de Problemas. Metaprogramacién. Prototipado de apli-
caciones. Bases de Datos Deductivas. Servidores y buceadores de
informacién inteligentes. Quimica y biologia molecular. Disefio de
sistemas VLSI.

Més generalmente, la programacién declarativa se ha aplicado en todos los cam-
pos de la computacién simbdlica y por esto también los lenguajes declarativos
se denominan a veces, lenguajes de computacién simbdlica (en contraposicién a
los lenguajes més tradicionales orientados a la computacién numérica).

La programacién declarativa incluye tanto la programacién légica como la
funcional, cuyas principales caracteristicas se resumen en los dos préximos apar-
tados.

1.1.1 Programacién Légica.

La programacion légica ([26, 118, 134]) se basa en fragmentos de la légica de
predicados, siendo el més popular la 16gica de cldusulas de Horn (HCL, del
inglés Horn clause logic), que pueden emplearse como base para un lenguaje
de programacién al poseer una semdntica operacional susceptible de una im-
plementacién eficiente, como es el caso de la resolucion SLD. Como semdantica
declarativa se utiliza una semdantica por teoria de modelos que toma como do-
minio de interpretacién un universo puramente sintactico: el universo de Her-
brand. La resolucién SLD es un método de prueba por refutaciéon que emplea
el algoritmo de wunificacion como mecanismo de base y permite la extraccién de
respuestas (i.e., el enlace de un valor a una variable légica). La resolucién SLD
es un método de prueba correcto y completo para la légica HCL.

Algunas de las caracteristicas de la programacién declarativa pueden ponerse
de manifiesto mediante un sencillo ejemplo.

Ejemplo 1 Consideremos el conocido problema de la concatenacion de dos lis-
tas. En programacion légica el problema se resuelve definiendo una relacion app
con tres argumentos: generalmente, los dos primeros hacen referencia a las lis-
tas que se desea concatenar y el tercero a la lista que resulta de la concatenacion
de las dos primeras. El programa se compone de dos cldusulas de Horn!.

app([], X, X) «
app([X|Xs]>Y7[X|Zs]) — app(X,,Y, Zs)

1Se hace uso de la notacién que emplea el lenguaje PROLOG para la representacién de
listas, en la que las variables se escriben con mayusculas, el simbolo “[]” representa la lista
vacfa y el simbolo “|” es el constructor de listas.
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| Programacién Légica | Programacién Funcional

Programa: Conjunto de cliusulas que | Programa: Conjunto de ecuaciones que
definen relaciones definen funciones.
Semdntica operacional: Seméntica operacional:
Resolucién SLD (unificacién) Reduccién (ajuste de patrones)
Semdéntica declarativa: Semaéntica declarativa:
Teoria de modelos (Mod. minimo) Algebraica (Mod. inicial) / Denotacional
Primer orden Orden superior
Uso miiltiple Uso tnico
Indeterminismo Determinismo
E/S adireccional E/S direccional
Variables légicas Sin variables l4gicas
Sin tipos Tipos y polimorfismo
Datos parcialmente especificados Datos completamente especificados
No estructuras infinitas Estructuras potencialmente infinitas
No evaluacién perezosa Evaluacién perezosa

Tabla 1.1: Caracteristicas de la programacion légica y de la programacién fun-
cional: Diferencias.

Este programa tiene una lectura declarativa clara. La primera cldusula afirma
que

la concatenacion de la lista vacia [] y otra lista X es la propia lista
X.

mientras que la sequnda cldusula puede entenderse en los siguientes términos.

La concatenacion de dos listas [X|X;] e Y es la lista que resulta de
anadir el primer elemento X de la lista [X|X;] a la lista Z, que se
obtiene al concatenar el resto X de la primera lista a la seqgunda Y .

Uno de los primeros hechos que advertimos en el Ejemplo 1 es que no hay nin-
guna referencia explicita al tipo de representacién en memoria de la estructura
de datos lista. De hecho, una caracteristica de los lenguajes declarativos es que
proporcionan una gestion automdtica de la memoria, evitando una de las ma-
yores fuentes de errores en la programacién con otros lenguajes (piénsese en el
manejo de punteros en el lenguaje C). Por otra parte, el programa puede res-
ponder, haciendo uso del mecanismo de resolucién SLD, a diferentes cuestiones
(objetivos) sin necesidad de efectuar ningin cambio en el programa, gracias al
hecho de emplearse un mecanismo de cémputo que permite una bisqueda in-
determinista (built-in search) de soluciones. Esta misma caracteristica permite
computar con datos parcialmente definidos y hace posible que la relacion de
entrada/salida no esté fijada de antemano.

Estas y otras caracteristicas de los lenguajes de programacion légica se re-
sumen en la Tabla 1.1.
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1.1.2 Programacion Funcional.

Los lenguajes funcionales estdn enraizados en el concepto de funcién (mate-
matica) y su definicién mediante ecuaciones (generalmente recursivas), que cons-
tituyen el programa. Desde el punto de vista computacional, la programacion
funcional se centra en la evaluacién de expresiones (funcionales) para obtener
un resultado.

Ejemplo 2 Utilizando un lenguaje de programacion funcional, el problema del
Ejemplo 1 se resuelve definiendo una funcion app de dos argumentos, que re-
presentan las listas que se desea concatenar, y que devuelve como resultado la
concatenacion de dichas listas. El programa consiste en una declaracion de ti-
pos, una declaracion de la funcion app, en la que se fija su dominio y su rango,
y dos ecuaciones que la definen®.

data [t] = (1] [t [t]
app [t] = [t] — [t]
app [] = =

i
app (z:z5) y = x:(app x5 y)

Un primer rasgo a destacar en el programa del Ejemplo 2 es la necesidad de
emplear recursos expresivos para fijar el perfil de la funcidn, i.e., la naturaleza
del dominio y el rango de la funcién. En programaciéon funcional la descripcién
de dominios conduce a la idea de tipo de datos. Los tipos de datos se introducen
en programacion para evitar o detectar errores y ayudar a definir estructuras
de datos. Los lenguajes funcionales modernos son lenguajes fuertemente basa-
dos en tipos (strongly typed) que realizan una comprobacién de las expresiones
que aparecen en el programa para asegurarse de que no se producirdn errores
durante la ejecucién del mismo por incompatibilidades de tipo. También debe-
mos reparar en que se ha definido la estructura de datos lista, mediante una
declaracién de datos, donde los simbolos “[]” y “” son los constructores del
tipo y el simbolo ¢ es una variable de tipo, de forma que podemos formar listas
de diferentes tipos de datos. Esta facultad se denomina polimorfismo y es otro
rasgo muy apreciado en los lenguajes funcionales modernos3.

Lo que caracteriza a una funcién (matemaética), ademds de su perfil, es que
a cada elemento de su dominio le corresponde un tnico elemento del rango; en
otras palabras, el resultado (salida) de aplicar una funcién sobre sus argumentos
viene determinado exclusivamente por el valor de éstos (su entrada). Esta pro-
piedad de las funciones (matemadticas) se denomina transparencia referencial.
Debido a que los programas en los lenguajes imperativos mantienen un estado
interno del cémputo, que es modificado durante la ejecucién de la secuencia de

2Se hace uso de la sintaxis del lenguaje funcional Haskell, en la que el simbolo “:” representa
el constructor de listas.

3Haskell, ademés de poseer un sistema de tipos algebraicos polimérficos, permite la decla-
racion de tipos abstractos de datos mediante la declaraciones export/import, que controla el
ocultamiento de la informacién y propicia la modularidad y la seguridad.
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intrucciones, las construcciones funcionales de estos lenguajes pueden presentar
efectos laterales (side effects), incumpliendo la propiedad de transparencia refe-
rencial y no denotando, por consiguiente, verdaderas funciones (matemaéticas).
La transparencia referencial permite el estilo de la programacién funcional ba-
sado en el razonamiento ecuacional (la substitucién de iguales por iguales) y los
cOémputos deterministas. Desde el punto de vista computacional, otra propiedad
de las funciones (matematicas) es su capacidad para ser compuestas. La compo-
sicién de funciones es la técnica por excelencia de la programacion funcional, que
permite la construccién de programas mediante el empleo de funciones primiti-
vas o previamente definidas por el usuario en sus programas. La composicién
de funciones refuerza la modularidad de los programas.

Ejemplo 3 En este ejemplo hacemos uso de la funcion app definida en el Ejem-
plo 2 y la composicion de funciones para definir una version ingenua de una
funcion que invierte el orden de los elementos en una lista.

rev [t] = [t]
rev[] = []
rev (x:xs) = app (rev z,) [z]

Una de las caracteristicas de los lenguajes funcionales que va mas alla de la
mera composicién de funciones es el empleo de las mismas como “ciudadados
de primera clase” dentro del lenguaje, de forma que las funciones puedan al-
macenarse en estructuras de datos, pasarse como argumento a otras funciones
y devolverse como resultados. Agrupamos todas estas caracteristicas bajo la
denominacién de orden superior. A veces también se dice que una funcién es
de orden superior si algunos de sus argumentos es, a su vez, una funcion, esto
es, si estd definida sobre un dominio funcional.

Ejemplo 4 Un ejemplo tipico de funcion de orden superior es la funcion map,
que toma como argumento una funcion f y una lista, y forma la lista que resulta
de aplicar f a cada uno de los elementos de la lista.

map (t1 = t2) = [t1] = [to]

map f [] = []
map f (z:zs) = (f ): (map f zs)

Diversos autores [169, 173] consideran que un programa funcional incluye
también, ademds de una lista de ecuaciones de definicién de funciones, una
expresién bésica (i.e., sin variables) que se pretende evaluar como objetivo. La
inclusién de una expresion inicial pone de manifiesto el componente dindmico
de los leguajes funcionales, donde la ejecucién de un programa consiste en la
evaluacion de la expresién inicial de acuerdo con las ecuaciones de definicién
de las funciones y alguna forma de reduccién. La reduccién es un proceso por
el cual, mediante una secuencia de pasos, transformamos la expresién inicial,
compuesta de simbolos de funcién y de simbolos constructores de datos, en un
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valor (de su tipo), i.e., una expresién que sélo contiene ocurrencias de simbolos
constructores. El valor obtenido se considera el resultado de la evaluacién. La
secuencia de pasos dada en el proceso de reduccién depende de la estrategia de
reduccién empleada. Podemos distinguir dos estrategias de reduccion o modos de
evaluacion, la denominada impaciente y la perezosa*. Una estrategia impaciente
evalia primero los argumentos de una funcién mientras que una perezosa evalia
los argumentos s6lo si su valor es necesario para el cémputo de dicha funcién,
intentando evitar cdlculos innecesarios. Si bien la estrategia impaciente es mas
facil de implementar en los computadores con arquitecturas convencionales®,
puede conducir a secuencias de reduccién que no terminan en situaciones en las
que una evaluacién perezosa es capaz de computar un valor. Este hecho, junto
con algunas facilidades de programacién (e.g., la evaluacién perezosa libera al
programador de la preocupacién por el orden de evaluacién de las expresiones
[100] ) y ventajas expresivas que proporciona (e.g., la habilidad de computar con
estructuras de datos infinitas), han hecho que la posibilidad de utilizar un modo

evaluacién perezosa sea muy apreciada en los lenguajes funcionales modernos®.

Como puede apreciarse los lenguajes de programacién funcional son muy
ricos en cuanto a las facilidades que ofrecen”. La Tabla 1.1 resume las carac-
teristicas de los lenguajes funcionales en comparacién con los lenguajes logicos.

Hasta aqui se ha evitado hablar de los formalismos que sustentan esta clase
de lenguajes, tal vez porque no haya un consenso undnime (como en el caso de la
programacién légica) en la utilizacién de un determinado tipo de lgica. Pueden
distinguirse tres diferentes aproximaciones: la ecuacional ([159, 160, 161]), la
algebraica ([38, 66, 204]) y la funcional clasica ([32, 39, 71, 100, 167, 173]).

La orientacion cldsica de la programacién funcional utiliza el A-célculo ex-
tendido, junto con nociones de la légica combinatoria, como légica de base.
En esta orientacion, el A-cdlculo representa una especie de lenguaje méquina
al cual pueden compilarse los programas funcionales escritos en lenguajes més
sofisticados y que proporciona un mecanismo operacional basico que permite eje-
cutar dichos programas: la S-reduccién. Para dar significado a las estructuras
sintdcticas se emplea una semdntica denotacional [182, 191].

4En el contexto del A-cdlculo, la estrategia de reduccién impaciente (eager) se identifica
con el orden de reduccidn aplicativo, mientras que la perezosa (lazy) con el orden de reduccidn
normal.

5La estategia de evaluacién impaciente puede implementarse utilizando las técnicas de paso
de pardmetros por valor desarrolladas para la compilacién de los lenguajes imperativos.

6Muchos de los primeros lenguajes funcionales, como Lisp (puro), FP, ML, o Hope, fueron
implementados empleando un modo de evaluacién impaciente por las razones ya comentadas.
Sin embargo, desde que existen técnicas eficientes de implementacién de la reduccidon en grafos
[167], los lenguajes funcionales modernos como Haskell y Miranda utilizan modos de evaluacién
perezosa.

7Algunas de las ventajas que hemos discutido en este apartado asociadas a los lenguajes
funcionales han sido transferidas a lenguajes procedimentales de corte més convencional, como
los lenguajes orientados a objetos. Se ha acuiiado el acrénimo HOT (del inglés High Order
and strongly Typed) para hacer referencia a los lenguajes de programacién que reinen estas
caracteristicas. Puede decirse que lenguajes orientados a objetos como Java son HOT, si bien
el polimorfismo y el orden superior se obtienen en este lenguaje de manera oscura y un tanto
imperfecta a través del mecanismo de la herencia.
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Las otras dos aproximaciones pueden verse como caras de la misma moneda.
La ldgica ecuacional proporciona un soporte sintictico para la definicién de fun-
ciones (mediante el uso de ecuaciones®) y el razonamiento ecuacional (mediante
un sistema de deduccién ecuacional que plasma como reglas de inferencia las co-
nocidas propiedades reflexiva, simétrica y transitiva de la identidad, asf como las
propiedades de cierre por substitucién de idénticos por idénticos y de cierre por
instanciacién). Una interpretacion del lenguaje ecuacional se define adoptando
un algebra como dominio de interpretacion y una funcién de evaluacién que aso-
cia: a los simbolos particulares del lenguaje, simbolos de constante y de funcién,
elementos y funciones del dominio, respectivamente; y a las variables, elementos
del dominio. Asi pues, podemos dar significado a un sistema ecuacional me-
diante una seméntica declarativa algebraica. El teorema de Birkhoff establece
la equivalencia entre la posibilidad de deducir la igualdad de dos términos (sin
variables) a partir de un sistema ecuacional y la verdad de la correspondiente
ecuacién en el algebra inicial cociente (modelo del sistema ecuacional)’. En esta
aproximacién la semdantica operacional se basa en el empleo de los sistemas de
reescritura de términos. El razonamiento ecuacional se automatiza asociando
a una teoria ecuacional el sistema de reescritura resultante de imponer direc-
cionalidad a las ecuaciones que lo forman (e.g. orientdndolas de izquierda a
derecha) y utilizando como mecanismo de ejecucién la reduccién de expresiones
por reescritura. De esta forma, el programa pasa a ser considerado un sistema
de reglas de reescritura. En un paso de reduccidn se realiza un ajuste de pa-
trones (pattern matching) que empareja un subtérmino del objetivo ecuacional
con la parte izquierda de una regla y se reemplaza éste por la correspondiente
instancia de la parte derecha de dicha regla. Si el sistema de reescritura conside-
rado es canénicol?, deducir la igualdad de dos términos (sin variables) a partir
de un sistema ecuacional serd equivalente a comprobar la igualdad (sintactica)
de las formas normales o irreducibles que se obtienen al culminar el proceso de
reduccién por reescritura de dichos términos.

En una orientacién puramente algebraica, el interés estd centrado directa-
mente en el uso de los sistemas de reescritura como programas y el cémputo de
valores a partir de expresiones funcionales, mas bien que en comprobar la vali-
dez de objetivos ecuacionales. Ya hemos mencionado que el interés primordial
de la programacion funcional es el cémputo de valores.

Si bien los sistemas de reescritura y su mecanismo de reduccién estdn muchas
veces mas cerca, desde el punto de vista sintdctico y computacional, de los
programas funcionales que el A-cdlculo y la f-reduccién, la utilizacién de los
sistemas de reescritura como formalizacién de los lenguajes de programacién
funcional, presenta ciertas dificultades:

8En el caso mas general, cldusulas de Horn ecuacionales, en las que el tinico simbolo de
predicado permitido es la igualdad.

9Equivalentemente, el teorema de Birkhoff puede enunciarse en términos de walidez de
la ecuacién (verdad con respecto a todos los modelos del sistema ecuacional) gracias a la
propiedad de inicialidad del algebra cociente.

10Se dice que un sistema de reescritura es canénico si es confluente y terminante (ver mds
adelante).
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1. Los lenguajes funcionales emplean tipos.

2. Los programas funcionales siguen la disciplina de constructores, esto es,
en los argumentos de las partes izquierdas de las ecuaciones que definen las
funciones solamente pueden aparecer términos formados por constructores
y/o variables.

3. En un programa funcional existe un orden entre las ecuaciones que for-
man el programa (en general, el orden en el que estdn escritas), lo que
permite que exista un solapamiento entre las partes izquierdas de dichas
ecuaciones.

4. Es habitual emplear guardas en las ecuaciones de definicién de las funcio-
nes.

Al emplear sistemas de reescritura como programas, cada una de estas dificulta-
des puede salvarse, respectivamente: utilizando signaturas heterogéneas (many
sorted); restringiéndonos a sistemas de reescritura que también sigan la disci-
plina de constructores; considerando el sistema de reescritura como un conjunto
ordenado de reglas de reescritura; y utilizando sistemas de reescritura condi-
cionales o bien ampliando el sistema de reescritura con reglas que definan ex-
presiones condicionales (del tipo if-then-else) cuya evaluacién puede efectuarse
mediante reescritura. Existen sin embargo otras dificultades (relacionadas con
el empleo del orden superior y el uso de funciones currificadas) més dificilmente
soslayables, que nos obligan a admitir que los programas funcionales son mucho
més que sistemas de reescritura de términos. A pesar de la anterior afirmacién,
es de destacar que la orientacién que fundamenta la programacién funcional en
la légica ecuacional y en los sistemas de reescritura tiene la ventaja, respecto a
la orientacién clédsica, de que puede establecerse una correspondencia mas sen-
cilla con el formalismo que sustenta la programacién légica. Esta ventaja es
apreciable a la hora de integrar ambos paradigmas de programacién y explica
la atencién que prestaremos a los sistemas de reescritura de términos en los
proximos capitulos.

1.2 Programaciéon Légico—Funcional.

La divisién de la programacién declarativa presentada en el Apartado 1.1 tiene
una raiz histérica ya que en ambas aproximaciones se intenta resolver los mismos
problemas con técnicas parecidas. Esto explica el interés existente por lograr
la integracién de los lenguajes lgicos y funcionales para obtener lo mejor de
ambos.

La integracién de la programacién 16gica y funcional es un area de investiga-
cién activa desde principios de los afios ochenta. Los lenguajes de programacién
l6gico—funcionales permiten integrar algunas de las mejores caracteristicas de
los paradigmas de programacién légica y funcional. De la programacién légica,
los lenguajes 16gico—funcionales obtienen el uso de la unificacién, la potencia de
las variables légicas y la inversién de definiciones, un mecanismo de bisqueda
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automaético indeterminista y la posibilidad de trabajar con estructuras de datos
parciales. De la programacién funcional obtienen, entre otros beneficios, la ex-
presividad de las funciones, el empleo de tipos, el orden superior y un mecanismo
de evaluacién més eficiente (determinismo y evaluacién perezosa). El empleo
de la técnica de reduccién permite evitar caracteristicas extraldgicas introduci-
das en la programacién con PROLOG para reducir el espacio de busqueda (el
operador de corte). En la dltima decada se han realizado importantes avances
en el campo de la integracién de lenguajes declarativos, una panoramica de los
cuales puede encontrarse en [94, 99] y [155].

Se han formulado muchas propuestas para la combinacién de los estilos de
programacién légica y funcional. La gran variedad de escuelas que se aprecia
en este campo refleja una diversidad importante también de motivaciones. La
forma més sencilla de integracién consiste en proporcionar una interfaz para un
lenguaje 1égico y uno funcional ya existentes [176, 193]. Otro método consiste
en traducir los programas légico—funcionales a programas légicos puros, apla-
nando las llamadas anidadas a funcién [31, 78]. Recientemente, en [135] se ha
desarrollado una propuesta de integracion de la programacion légica y funcional
en la que se considera un lenguaje 1égico—funcional con tipos y orden superior
(basado en la teoria simple de tipos de Church) y que utiliza un mecanismo
operacional que combina la técnica de resolucién SLD con el denominado prin-
cipio de residuacidn. Informalmente, la residuacién retrasa aquellas llamadas
a funcién que no estdn lo suficientemente instanciadas para efectuar un paso
(determinista) de reduccién. La combinacién de ambos mecanismos consiste en
aplicar la regla de resolucién solamente sobre los objetivos relacionales y redu-
cir de forma determinista los objetivos ecuacionales cuando estan listos para ser
evaluados.

El principal inconveniente de utilizar la residuacién en la definicién de la
semantica operacional es que se trata de un método incompleto. Por consi-
guiente, la mayoria de las propuestas para la integracidon usan los sistemas de
reescritura de términos como programas y (alguna variante de) el narrowing co-
mo mecanismo operacional, soportando asi unificacion y variables logicas en un
contexto funcional. El procedimiento de narrowing puede verse como una exten-
sién de la reescritura que puede ser implementado eficientemente sustituyendo
el ajuste de patrones por la unificacién en el procedimiento de reducciéon. En un
paso de narrowing se unifica un subtérmino del objetivo (ecuacional) con la par-
te izquierda de una regla y se reemplaza éste por la parte derecha instanciada de
la regla 1. Pese a que el algoritmo de narrowing es un método correcto y com-
pleto, su terminacién no estd asegurada. La técnica de narrowing, como medio
para la obtencién de un conjunto de soluciones en un problema de £-unificacién,
fue descrita en los trabajos pioneros de [184] y [68]. La relacién definida por Fay
en [68], y que denomind narrowing, es una variante que posteriormente ha re-
cibido el nombre de narrowing normalizante [175, 94]. Narrowing normalizante
se caracteriza por la normalizacién del término a evaluar previa a la aplicacién

11 Afiadiendo, también, al nuevo objetivo las correspondientes instancias de las condiciones
de la regla utilizada, si se trata de un sistema de reescritura de términos condicional
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Lenguaje | Principio operacional | Comportamiento

LOGLISP [176] Combinacién lenguaje 16gico Impaciente
y Funcional (Resolucién + Reduccidn)
K-LEAF (78] Aplanamiento 4+ SLD-Resolucién Perezoso
ESCHER [135] Residuacién 4+ SLD-Resolucién Perezoso
SLOG [72] Narrowing Impaciente
ALF [92 Narrowing Impaciente
LPG [37 Narrowing Impaciente
BABEL [157] Narrowing Perezoso
TOY [49] Narrowing Perezoso
Curry [98] Narrowing + Residuacién Perezoso

Tabla 1.2: Algunos lenguajes légico—funcionales y sus caracteristicas.

de cada paso de narrowing.

En general, el procedimiento de narrowing es indeterminista, 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
disenado muchas estrategias para reducir el tamano del espacio de busqueda,
eliminando algunas derivaciones inttiles, entre las que podemos citar: inner-
most narrowing [72], narrowing bdsico [103, 149], narrowing seleccion [44], na-
rrowing perezoso [23, 93, 157, 174], etc. Cada una de estas estrategias sigue
manteniendo, bajo determinadas condiciones, la completitud del calculo. En
[1, 33, 62, 154] y [174] se puede encontrar una revisién, andlisis y clasificacién
de éstas y otras propuestas para la integracién. La coleccién [57] constituye una
referencia estdandar en el campo. La panoramica més actualizada se presenta en
[94] y en [155]. Estudios detallados sobre las condiciones que debe cumplir un
programa, para que una determinada estrategia sea correcta y completa, pueden
encontrarse en [94] y en [149)].

De entre las estrategias perezosas, la estrategia de narrowing necesario [23]
es la que presenta mejores propiedades de optimalidad con respecto al nimero
de soluciones y a la longitud de las derivaciones (en implementaciones basadas
en grafos). Sin embargo, ésta es completa para programas inductivamente se-
cuenciales, una clase menos amplia que la clase de los programas para los que
es completa la estrategia de narrowing perezoso definida en [157]. Recientemen-
te, el principio operacional del narrowing necesario se ha combinado con el de
residuacién para definir la seméntica del lenguaje Curry.

Pese a todos los avances producidos y a las ventajas semanticas mencionadas,
la realidad es que los lenguajes integrados no estdn suficientemente difundidos
ni son, tampoco, ampliamente usados. Una posible explicacién a esta situaciéon
es que se ha producido una excesiva proliferacién de propuestas de lenguajes
légico—funcionales (algunos de los cuales se muestran en la Tabla 1.2), con el
agravante de que muchas de las implementaciones pueden considerarse prototi-
pos experimentales aiin inmaduros para ser utilizados en aplicaciones reales. La
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ausencia de un lenguaje 16gico—funcional estdndar ha conducido a la programa-
cién légico—funcional a la misma encrucijada en la que se encontraba el campo de
la programacién funcional, y que denunciaba Paul Hudak [100], hace ahora exac-
tamente una decada. El lenguaje Curry [96, 98] aspira a jugar el mismo papel
homogenizador que el lenguaje Haskell desempefia en el drea de la programa-
cién funcional. Curry es un lenguaje multiparadigma que se estd disenando para,
incorporar las caracteristicas mas importantes de los lenguajes 16gicos y funcio-
nales modernos, como son Gddel y A-Prolog (lenguajes l6gicos), Haskell y SML
(lenguajes funcionales) y Alf, BABEL y TOY (lenguajes légico—funcionales).
Mais especificamente, el lenguaje incluye facilidades como los sistemas de tipos
polimérficos, médulos, orden superior, entrada/salida declarativa mondadica y
busqueda encapsulada. Estas componentes permiten reemplazar muchas de las
caracteristicas impuras de PROLOG, mejorando asi la naturaleza declarativa
de los lenguajes 16gicos.

Pero para desarrollar lenguajes integrados précticos, es necesario conseguir
que su eficiencia sea comparable a la de los lenguajes imperativos (tal y como
lo han conseguido el lenguaje funcional Haskell o el lenguaje 16gico PROLOG).
También es necesario desarrollar técnicas y herramientas que ayuden al pro-
gramador a manipular y optimizar sus programas. En el préximo apartado
consideramos este ultimo aspecto.

1.3 Transformacién de Programas y Evaluacion
Parcial.

La transformacién de programas es un método para derivar programas correc-
tos y eficientes partiendo de una especificacién ingenua y més ineficiente del
problema. Esto es, dado un programa P, se trata de generar un programa P’
que resuelve el mismo problema y equivale semanticamente a P, pero que goza
de mejor comportamiento respecto a cierto criterio de evaluacién [45]. En la
literatura se ha propuesto una gran variedad de transformaciones para mejo-
rar el codigo. Una de las mejor estudiadas es la evaluacion parcial (PE, del
inglés Partial Evaluation) de programas (también denominada especializacidn
de programas), que ofrece un marco unificado para la investigacion acerca de los
procesadores de lenguajes, en particular, compiladores e intérpretes [105, 108].
La posibilidad de especializar programas esta contenida en el teorema s-m-n de
Kleene [111] establecido dentro del contexto de la teoria de las funciones recur-
sivas. Sin embargo, la evaluacién parcial trabaja con programas (textos) mas
bien que con funciones matemadticas. Ademds, la técnica propuesta por Klenee
produce funciones especializadas que se comportan, en algunos casos, “peor”
computacionalmente. La evaluacién parcial es una técnica de transformacién
de programas que consiste en la especializacién de programas respecto a ciertos
datos de entrada, conocidos en tiempo de compilacién [73]. La idea es llevar
a cabo el mayor nimero de computaciones posibles en tiempo de compilacidn,
haciendo uso de los datos conocidos, de forma que se obtenga la mejor de las
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especializaciones posibles. Esto se consigue maximizando la propagacion de la
informacion. Se espera que el programa resultante pueda ser ejecutado de forma
més eficiente ya que, usando el conjunto de datos (parcialmente) conocidos, es
posible evitar algunas computaciones (en tiempo de ejecucién) que se realizardn
(una tnica vez) durante el proceso de compilacién. En general, las técnicas
de evaluacién parcial incluyen algin criterio de parada para garantizar la ter-
minacién del proceso [144]. La evaluacién parcial es, por tanto, una técnica de
transformacién de programas que pone mayor énfasis en los métodos puramente
automaticos que las técnicas de transformacién de programas tradicionales.

En cuanto a la fundamentacién tedrica de la evaluacién parcial, el proble-
ma principal es determinar las condiciones bajo las cuales la técnica de eva-
luacién parcial empleada es correcta y completa. Desde el punto de vista de
la seméntica operacional, correccidn fuerte significa que las respuestas compu-
tadas por el programa evaluado parcialmente, P’, son respuestas computadas
también por el programa original, P. Hablamos de correccion débil cuando para
cada respuesta computada por el programa especializado P’ existe una respues-
ta computada mas general en P. La completitud (fuerte/débil) se corresponde
con los conceptos inversos complementarios de los anteriores.

Las transformaciones de plegado y desplegado, definidas por Burstall y Dar-
lington en [48] para programas funcionales, son explotadas en mayor o menor
medida por las distintas técnicas de evaluacién parcial. El desplegado consiste
en el reemplazamiento de una llamada a funcién por su respectiva definicién
(aplicando la correspondiente substitucién). El plegado es la transformacién in-
versa, es decir, el reemplazamiento de cierto fragmento de cédigo por la corres-
pondiente llamada a funcién. Para programas funcionales, los pasos de plegado
y desplegado sélo involucran ajuste de patrones. En el caso de los programas
l6gicos, el ajuste de patrones se substituye por la unificacién, obteniéndose asf
mayor potencia de propagacién de informacién.

Una de las principales razones para el interés en la evaluacién parcial es el
deseo de conseguir una compilacién automética y eficiente por medio de pro-
gramas generales y facilmente parametrizables. Futamura (1971) es el primer
investigador en considerar un evaluador parcial como un programa, ademas de
un transformador, sugiriendo la posibilidad de una autoaplicacién [73]. En este
articulo Futamura propone las ecuaciones para la compilacién y la generacion de
compiladores (una autoaplicacion) usando la evaluacién parcial, pero no la ecua-
cibén para la generacién de generadores de compiladores (doble autoaplicacién).
Andrei Ershov, que descubrié independientemente la primera de las ecuacio-
nes y la tercera ecuacién en 1976, denomind estas ecuaciones Proyecciones de
Futamura [73, 67].

Aparte de los beneficios comentados que supone la evaluacién parcial, dis-
poner de un evaluador parcial como herramienta tiene aplicaciones inmediatas
a la hora de facilitar el uso de un lenguaje (declarativo). De todos es sabido
que cuando se realiza una especificacién sencilla de un problema es més facil
establecer su significado declarativo (correcto); por contra, la ejecucién de esta
especificaciéon como programa puede resultar ineficiente. Un evaluador parcial
puede limar esta dificultad, facilitando y haciendo més eficiente el desarrollo
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de programas: la idea consistiria en confeccionar una biblioteca de plantillas
genéricas y simples (cuyo significado declarativo fuese, sin duda, el esperado)
que posteriormente se especializarian de forma automaética para producir un
cédigo optimizado (i.e. mds eficiente); la correccién del proceso de evaluacién
parcial asegura la correccién semdantica del programa especializado. Disponer
de una biblioteca de plantillas genéricas, para las tareas mas comunes, también
mejoraria la reusabilidad del cédigo. Por consiguiente, las ventajas practicas de
la técnica de la evaluacién parcial estdan fuera de toda duda.

1.4 Objetivos y Estructura de la Tesis.

1.4.1 Objetivos de la Tesis.

De forma concisa podemos decir que el objetivo principal de esta tesis ha sido
investigar las técnicas y requisitos que permiten optimizar la especializacién de
programas légico—funcionales, extendiendo y mejorando el marco genérico para
la evaluacién parcial establecido en [14]. Debido a que el proceso de desplegado
de los objetivos se realiza mediante narrowing, decimos que este método de
evaluacién parcial estd guiado por narrowing y nos referimos a él mediante el
acrénimo NPE (del inglés Narrowing-driven Partial Evaluation). Para lograr
los fines propuestos, se han desarrollado dos lineas de trabajo consistentes en:

o Mejorar el mecanismo de base.

Haciendo uso de estrategias més eficientes como el narrowing perezoso
y que aumentan la capacidad expresiva de los lenguajes al permitirse el
empleo de programas no terminantes y estructuras de datos infinitas. En
esta linea hemos comenzado por identificar una clase particular de pro-
gramas que permiten optimizar la estrategia de narrowing perezoso. El
objetivo, en este caso, es alcanzar una mayor eficiencia tanto en el proceso
de evaluacién parcial como en la mejora de la eficiencia que se consigue al
ejecutar el programa especializado resultante.

e Introducir técnicas avanzadas de evaluacién parcial.
Mejorando los mecanismos de control del algoritmo de evaluacién parcial.
Esto se consigue mediante la introduccién de una regla de desplegado que
propicia un desplegado equilibrado de los arboles de narrowing local y
un operador de abstraccién potente que nos permita alcanzar una espe-
cializacién poligenética'? sin el empleo de artificios ad hoc; todo esto sin
afectar a la terminacién del proceso de NPE. El objetivo de estas técnicas
es conseguir una propagacién adecuada de la informacién positiva (i.e.,
basada en la unificacién) y, por lo tanto, una mejora en la especializacién
del programa evaluado parcialmente.

12Entendemos por especializacidn poligenética la capacidad de especializar una llamada a
funcién que combine varias llamadas a funcién del programa original; para mas informacién
ver el Apartado 3.1.

29



EVALUACION
PARCIAL.

INTEGRACION.

Cap. 1: Introduc.

Cap. 2: Preliminares. Cap. 3: PEy PE Dirigida

por Narrowing (NPE).

l

Cap. 4: NPE Perezosa.

Uniformes.

Cap. 6: Estrategias de
Eval. Perezosa en Prog.

|

|

|

T

|

|

|

|

|

Cap. 5: Programas |
|

|

|

|

|

|

|

Uniformes. !

- Cap. 7: NPE Perezosa Cap. 8: Mgjoradel Control
- Uniforme. enlaNPE.

Figura 1.1: Relaciones de dependencia entre los capitulos.

Debido a los claros fundamentos semanticos de los lenguajes 16gico—funcionales,
éstos ofrecen ventajas significativas cuando se quiere probar formalmente la
correccién de las técnicas de especializacién. La demostracion formal de la co-
rreccion de las nuevas técnicas introducidas ha sido un objetivo primordial de
esta tesis. Ademds, se ha querido comprobar la efectividad de las técnicas intro-
ducidas para el caso concreto de (fragmentos de) lenguajes 16gico—funcionales
modernos, con semdntica no estricta, como BABEL [157], Curry [96] o TOY
[49]. Con este fin, se han incorporado las nuevas técnicas desarrolladas al pro-
totipo de evaluador parcial para lenguajes l6gico—funcionales, desarrollado en la
Universidad Politécnica de Valencia, denominado INDY (Integrated Narrowing-
Driven specialization sYstem) [4] y experimentado con éste, consiguiendo resul-
tados positivos en la mayoria de los programas utilizados en las pruebas.

Finalmente, comentar un objetivo menor: hacer que esta tesis sea un traba-
jo autocontenido, en la medida de lo posible, y 1util a aquellas personas que se
enfrentan por vez primera al estudio de la integracién de los lenguajes declara-
tivos y al problema de su especializacién. En la primera parte de esta tesis se
ha realizado un esfuerzo importante para presentar de una manera accesible y
rigurosa los conceptos y resultados muchas veces dispersos en la literatura que
forman la base de estas materias y que son necesarios para elaborar el resto de
la tesis. Naturalmente, la linea expositiva refleja una preferencia personal del
autor; sin embargo otras perspectivas también serian posibles.
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1.4.2 Estructura de la Tesis.

Esta tesis se compone de 9 capitulos, incluida la presente introduccién y el
capitulo de conclusiones, asi como varios apéndices. La Figura 1.1 muestra
el grafo con las relaciones de dependencia existentes entre los capitulos. Los
capitulos se han dividido en tres partes:

e Parte I: Fundamentos.

Esta parte presenta el material de base que serd empleado en el resto de
los capitulos. Si bien, el Apartado 2.9, contrariamente a lo que podria
pensarse, contiene también algunas de las primeras aportaciones de esta
tesis.

El Capitulo 2 introduce definiciones, resultados y notaciones sobre conjun-
tos, relaciones, relaciones de orden, sistemas de reescritura de términos y
l6gica ecuacional. En él se resumen los principales conceptos sobre la pro-
gramacién légico—funcional, centrdndonos en las estrategias de narrowing
perezoso y de narrowing necesario, asi como en las clases de programas
para los cuales son completas estas estrategias. Aqui introducimos una
formalizacién precisa de la estrategia de narrowing peresozo que nos per-
mitird una comparacién formal con la estrategia de narrowing necesario.
También demostramos una serie de resultados sobre la naturaleza de las
respuestas computadas por la estrategia de narrowing perezoso, que son
utiles en el desarrollo posterior del trabajo. El Capitulo 3 comienza defi-
niendo el concepto de evaluacién parcial y los problemas més relevantes
asociados con este tema, para continuar con un resumen de los concep-
tos y técnicas introducidas en [14] para la especializacién de programas
l6gico—funcionales y que denominamos método NPE.

e Parte II: Especializacién de programas 1égico—funcionales perezosos.

En esta parte se estudia la adaptacién del método NPE para su empleo
con una estrategia de narrowing perezoso, asi como los problemas que esto
plantea.

El Capitulo 4 formula una instancia del algoritmo genérico de NPE basada
en el empleo de narrowing perezoso. El proceso de evaluacion parcial se
formaliza en dos fases. En la primera fase se aplica una instancia concreta,
del método de NPE y a continuacién se introduce una fase de renombra-
miento que es necesario para conseguir recuperar la disciplina de construc-
tores del programa original. El postproceso de renombramiento también
es necesario para conseguir la condicién de independencia del conjunto de
términos evaluados parcialmente, una condicién indispensable para garan-
tizar que el programa transformado no produce respuestas adicionales y
por lo tanto, indeseadas. Demostramos la correcciéon y completitud débil
del proceso y discutimos las dificultades para lograr la correccién y com-
pletitud fuerte. Desde un punto de vista practico, ponemos de relieve
que, en algunos casos, la introducciéon de pasos de normalizacién es be-
neficiosa para el proceso de especializaciéon. Finalmente, comprobamos
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que el método de especializacién propuesto es capaz de pasar el test co-
nocido como KMP [114, 108]. En el Capitulo 5 caracterizamos una clase
de programas que definimos a partir de la idea de los programas unifor-
mes de [120] y [121], estudiamos sus propiedades y demostramos que son
una subclase de los programas inductivamente secuenciales, la clase de
programas sobre la que resulta completa la estrategia de narrowing ne-
cesario. En el Capitulo 6 presentamos un estudio formal y exhaustivo de
la relacién precisa que existe entre la estrategia de narrowing necesario y
la estrategia de narrowing perezoso sobre la clase de los programas uni-
formes. Demostramos la equivalencia existente entre ambas estrategias
en esta clase particular de programas, que entendemos como la clase de
programas mas amplia para la cual ambas estrategias computan los mis-
mos resultados y respuestas. Definimos un refinamiento de la estrategia
de narrowing perezoso que llamamos narrowing perezoso uniforme y que
resulta ser correcta y completa sobre la clase de los programas uniformes.
Estos resultados encuentran aplicacién inmediata en la optimizacién de
las técnicas de evaluacién parcial para programas légico—funcionales con
semdantica no estricta. Apoyéandonos en ellos, en el Capitulo 7, introdu-
cimos una nueva instancia del marco genérico de NPE usando narrowing
perezoso uniforme y para la cual demostramos su correccién y completi-
tud fuerte. Terminamos este capitulo estudiando la viabilidad practica del
método mediante la realizacién de una serie de pruebas experimentales.

Parte III: Técnicas avanzadas de especializacién.

En esta parte se desarrollan técnicas avanzadas de especializacién, defi-
niendo una regla de desplegado dindmica y un operador de abstraccién que
permiten obtener resultados andlogos a los de la deduccidon parcial conjun-
tiva [83, 128], la técnica mas sofisticada y potente de especializacién de
programas légicos.

En el Capitulo 8 se introduce una regla de desplegado dindmica, que propi-
cia un desplegado equilibrado de los arboles de narrowing local, evitando
perder muchas oportunidades de especializacién que la regla de desplega-
do formulada en [14], basada en un criterio de terminacién muy rigido,
no es capaz de aprovechar. Demostramos la terminacién del algoritmo
de desplegado definido. En la segunda parte del capitulo se estudia la
mejora del control global del método de NPE. Para lograr esta mejora, se
define un operador de abstraccién concreto en el que se da un tratamiento
especial a los simbolos primitivos del lenguaje, como la conjuncién, y se
utilizan técnicas de particién de los términos evaluados parcialmente para
impedir la posibilidad de una generalizacién excesiva. Estas técnicas de
particién son similares a las que se proponen en [83] y en [128], y nos
permiten alcanzar una especializacién poligenética sin el empleo de arti-
ficios ad hoc. Demostramos que la introduccién del nuevo operador de
abstraccién no afecta a la terminacién del proceso de NPE. Finalmente,
realizamos una serie de experiencias con INDY con el fin de comprobar
que la incorporacién de estas técnicas en el algoritmo genérico de NPE
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son viables y en la préctica producen una mejora en la especializacién
del programa evaluado parcialmente. De esta forma se obtiene un marco
de evaluacién parcial més general que los considerados hasta la fecha y
que engloba (con los ajustes adecuados) las técnicas de supercompilacién
positiva y de deduccién parcial conjuntiva de manera natural.

Esta memoria finaliza con el Capitulo 9 de conclusiones donde se resumen las
principales aportaciones de esta tesis y se esbozan algunas lineas de trabajo
futuro.

Se incluyen, ademds, varios apéndices que contienen: informacién sobre el
sistema INDY, el cédigo de los programas utilizados en los experimentos y las
llamadas evaluadas parcialmente.

1.4.3 Fuentes Bibliograficas de los Capitulos.

La amplia lista de referencias bibliogréaficas suministrada al final de esta memoria,
sugiere una multiplicidad de fuentes. Si bien esto es asi, en este apartado se
pretende poner de relieve aquellas fuentes de las que el autor de esta memoria,
por diversos motivos, es especialmente deudor.

e Capitulo 2: En lo que se refiere a las nociones matematicas basicas se ha
empleado [179], si bien algunas ideas en cuanto a la organizacién del ma-
terial se han extraido de [185]. En lo relativo a los sistemas de reescritura
se ha seguido esencialmente el informe técnico de Klop [112], con algunos
aportes de [59] y [29]. El material referente a estrategias de reescritura
se ha extraido de [141] y de [142]. La idea conductora del apartado sobre
razonamiento ecuacional estd inspirada en [168].

En lo referente a la estrategia de narrowing perezoso, si bien la forma-
lizacién precisa de la estrategia es de nuestra cosecha [8, 2], el punto de
partida han sido los trabajos del grupo de Mario Rodriguez Artalejo, es-
pecialmente [120] y [157]. La formalizacién de la estrategia de narrowing
perezoso, en su estado actual, aparecio por vez primera en [8], donde tam-
bién se presentan algunos resultados originales sobre el comportamiento de
dicha estrategia. En lo referente a la estrategia de narrowing necesario, la
fuente primordial ha sido [22], y para la caracterizacién declarativa de los
arboles definicionales se ha empleado [21] y [19]; algunos resultados sobre
la estrategia de narrowing necesario se tomaron de [17]. La totalidad del
Apartado 2.9 se ha extraido de [9], un extenso informe técnico pendiente
de publicacién y que se escribid en paralelo con esta memoria de tesis.

e Capitulo 3: Para el concepto de evaluacion parcial y los problemas més
relevantes asociados con este tema, se ha utilizado principalmente [108],
aunque también se tomaron ideas de [87, 126] y de [165]. En lo referente
a la especializacién de programas légico—funcionales se ha resumido parte
de la informacién que aparece en [14].
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e Capitulo 4: La mayor parte del material de este capitulo se ha extraido
de [8]. Para la parte dedicada al indeterminismo de renombramiento se ha
empleado material sin publicar. Para ilustrar las dificultades que aparecen
en la NPE basada en el uso del narrowing perezoso, se ha utilizado material
procedente de [17].

e Capitulo 5 y Capitulo 6: La idea de los programas uniformes debe de
rastrearse en el campo de la programacién funcional (ver [167] para algunas
referencias). Una primera aplicacién de la nocién de programa uniforme
a la programacién 16gico—funcional se encuentra en [64] y en [65], si bien
aqui se ha partido de los trabajos [120] y [121]. El material incluido en
estos capitulo es original, aunque podria considerarse una continuacién
natural de los trabajos emprendidos por los autores de [120, 121] y [205]
para la obtencién de una estrategia de evaluacién perezosa eficiente. La
casi totalidad del material incluido en estos capitulos se ha extraido de

[9].

e Capitulo 7: La totalidad del capitulo se ha extraido de [9], si exceptuamos
la parte de resultados experimentales que es nueva.

e Capitulo 8: Aquif se ha partido de las técnicas desarrolladas en [83] y en
[128]. Se han adaptado y extendiendo las definiciones que aparecen en
[8] v en [14], de forma que sea posible tratar los problemas de control
que plantea para la NPE el empleo de funciones primitivas en un entorno
de programacion logico—funcional perezosa. Las adaptaciones necesarias
son las que impone el tratar con una clase de lenguajes y una técnica
de transformacién bésica ( el narrowing) diferentes a los utilizados en los
trabajos sobre deduccién parcial, que hacen que el problema no sea en
ningin modo trivial. La totalidad del material de este capitulo se ha
extraido de [2].

1.5 Una Nota sobre el Estilo Narrativo.

El lector ya habra notado que algunos términos técnicos, provenientes de la lite-
ratura inglesa dominante, no han sido traducidos. Por ejemplo, se ha decidido
mantener la denominacién “narrowing” ya que la traduccién castellana habi-
tual, “estrechamiento”, nos parece un tanto forzada. En el futuro seguiremos
el criterio de mantener la denominacién inglesa, cuando la traduccién de un
término no sea completamente natural y clara. También, por claridad manten-
dremos los acrénimos con las siglas inglesas. Por ejemplo, escribiremos “hnf”
que todo el mundo del drea de la programacién légico—funcional identificard
facilmente como el acrénimo de “forma normal en cabeza”, en lugar de escribir
“fnc”, que pensamos que sélo crearia confusién. Por otra parte, cuando el uso
de la traduccién literal de una voz inglesa se haya generalizado como término
técnico en castellano, mantendremos esa denominacién. Por ejemplo, somos
plenamente conscientes de que la traduccién de “instance” por “instancia” no
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es correcta, ya que las acepciones de esta palabra que pueden encontrarse en los
diccionarios de lengua castellana no hacen referencia al significado de la palabra
inglesa, que es el de “concrecién o ejemplo que ilustra un enunciado general”.
Sin embargo, en la literatura técnica en castellano, el término “instancia” es
bastante estandar. De hecho, la enciclopedia Larousse, en una de sus dltimas
ediciones, introduce la siguiente acepcién de instancia:

— Lég. Instancia de una férmula Vzp(z), resultado, simbolizado ¢(t/x), de la
sustitucién por un término ¢ de la variable x.

Como puede apreciarse al leer el Apartado 1.4.3, muchos de los capitulos de
esta tesis han sido adaptados a partir de trabajos y articulos escritos en colabo-
racion con otras personas, por este motivo en multiples puntos de esta memoria
aparece la palabra “nosotros” o los verbos estan conjugados en primera persona
del plural. Esto no debe verse como un gusto del autor por el uso del plural
mayestatico, sino més bien como un indicio de cierta pereza a la hora de cambiar
el estilo del discurso narrativo. También denota un hébito que el autor no ha
sabido corregir y espera que el lector sabra disculpar.
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Parte 1

Fundamentos.
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Capitulo 2

Preliminares.

En este capitulo presentamos las nociones matematicas basicas que emplearemos
en el resto de este trabajo. En la primera parte del capitulo introducimos algunas
notaciones y resultados muy conocidos sobre conjuntos, relaciones y relaciones
de orden. Se espera que estos conceptos sean familiares al lector por lo que
no se pretende dar una visién exhaustiva de los mismos. Madas bien nuestra
intencién es resumir brevemente las principales nociones, asi como fijar una
terminologfa. Una introduccién asequible a estos temas puede encontrarse en
[179], algunas ideas se han extraido de [185]. En la segunda parte del capitulo
se introduce la terminologia y simbologia relativas a signaturas y términos de
primer orden. Continuamos con un resumen sobre los sistemas de reescritura
de términos [29, 59, 112] y la relacién de éstos con la 1gica ecuacional. La
mayoria de los conceptos de esta parte se han extraido de [112]. Finalizamos
con una introduccién de la programacién 1é6gico—funcional, haciendo énfasis en
el estudio de las estrategias de narrowing perezoso. Aunque por simplicidad
las definiciones se presentan para una signatura homogenea, la extensién de las
mismas al caso de signaturas heterogeneas (“many sorted”) es inmediata [163].

2.1 Conjuntos, Relaciones y Funciones.

Un conjunto es una coleccién de objetos. Los objetos que forman un conjunto se
denominan elementos o miembros del conjunto. Escribimos e € C' para indicar
la pertenencia de un elemento e al conjunto C, y escribimos e ¢ C para indicar
el hecho contrario. El conjunto que no contiene elementos se denomina conjunto
vacio, y se denota mediante el simbolo “()”. Es habitual describir los conjuntos
listando sus elementos entre llaves “{” y “}” (e.g., {a, b, ¢, ..., 2}). Otraforma de
describir los conjuntos es asocidndoles alguna propiedad mediante el operador de
construccidn de conjuntos “|” (e.g., {e | e es una letra mintscula del alfabeto}).
Por convencién, cualquier objeto puede ocurrir como mucho una vez en un
conjunto, de forma que un conjunto no contiene elementos duplicados. El orden
en el que aparecen los objetos tampoco cuenta. Dado un conjunto finito C,
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escribimos |C| para denotar la cardinalidad del conjunto, i.e., el nimero de
elementos que contiene el conjunto C.

Denotamos el conjunto de los nimeros naturales {0,1,2,...} mediante el
simbolo IN. El segmento inicial {1,2, ...k} del conjunto de los niimeros natura-
les positivos INT se denota IV 2’ Cuando k = 0, entonces IN{” = . El conjunto
de los niimeros reales se denota por IR.

Decimos que S es un subconjunto de un conjunto C o que S estd incluido en
C' y escribimos S C C' si todo elemento de S es un elemento de C. Empleamos
la notacién S € C para indicar que S no estd incluido en C. Decimos que un
conjunto A es igual a otro B y escribimos A = B,si AC By B C A;ie, A
y B contienen los mismos elementos. Escribimos A # B si no se cumple que
A = B. Finalmente, escribimos S C C para indicar que S C C, pero S # C; en
este caso decimos que S es un subconjunto propio de C.

Emplearemos los simbolos usuales “U”, “N”, “\” para denotar la unién,
interseccién y diferencia de conjuntos, respectivamente. Si AN B = @), decimos
que A y B son conjuntos disjuntos. Escribiremos A W B para representar el
conjunto A U B cuando deseemos poner de manifiesto que se obtiene por unién
de conjuntos disjuntos A y B (esto es, AN B = @). Dado un conjunto C,
p(C) denota el conjunto de todos los subconjuntos de C. El conjunto p(C) se
denomina el conjunto potencia de C o el conjunto de las partes de C.

Las operaciones anteriores pueden entenderse como medios para la cons-
truccién de conjuntos a partir de otros. Otro medio para la construccién de
conjuntos es el producto cartesiano de conjuntos. La idea de producto carte-
siano descansa sobre el concepto de n-tupla (ordenada). Una n-tupla es una
coleccién ordenada de elementos, que denotamos por (ai,as,...,a,). Deci-
mos que a; es el primer elemento, as es el segundo elemento, ..., y a, es el
n-ésimo elemento de la n-tupla. En una n-tupla el orden si importa, esto quie-
re decir que {(a1,as,...,a,) = (b1,ba,...,b,) si y sblo si a; = b;, para todo
i =1,2,...,n. El producto cartesiano de los conjuntos Aj, A, ..., A,, que de-
notamos por 4; x Az X ... x Ap, es el conjunto de n-tuplas {{a1,as2,...,a,) |
a; € A;, paratodo i =1,2,...,n}. Denotamos por A" el producto cartesiano
formado por las n-tuplas de elementos pertenecientes a un mismo conjunto A.

Una relacidn sobre los conjuntos A;, As, ..., A, es un subconjunto del pro-
ducto cartesiano A; X Ay X...x A,. También se habla de relacién n-aria . Dada
una relacién 2-aria, R, decimos que R es una relacidn binaria entre A; y Ay. Al
conjunto A; se le denomina el dominio de la relacién y al conjunto Az su rango
o codominio. A menudo, utilizaremos la notacién a R b en lugar de {(a,b) € R
para indicar que a estd relacionado con by a R b en lugar de {(a,b) ¢ R. La
inversa de una relacién binaria R es la relacién R~! = {(b,a) | a R b}.

Una clase de relaciones de interés especial son las funciones. Dados los
conjuntos A y B, una funcion f : A — B es una relacién f C A x B que
verifica las siguientes condiciones': (1) para todo a € A, existe un b € B tal
que (a,b) € fy (2) si (a,b),(a,b') € f, entonces b = b'. Cuando (a,b) € f,

1E] concepto de funcién que manejamos aqui se denomina a veces aplicacion o funcién
total en la literatura.
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escribimos f(a) para referirnos al elemento b y decimos que b es la imagen de
a. Si no se cumple la condicién (1), se dice que f es una funcién parcial. Si
no se cumple (2), se dice que f es una funcién indeterminista. Por lo general,
hablaremos simplemente de ‘funciones’, dejando que el contexto del discurso
aclare, en su caso, los matices especificos que puedan ser relevantes. Dada una
funcién f : A — By un subconjunto C' C A, escribimos fy ) para denotar la
restriccion fycoy : C — B de la funcién f al subconjunto C: fyc)(z) = f(x)
para todo x € C. Dadas dos funciones g : B — C'y f: A — B, la composicion
de ambas funciones se denota como go f : A — C y se define de manera que
go f(z) = g(f(z)).

Una funcién f es inyectiva (0 uno a uno) si para todo a,a’ € A, f(a) = f(a')
implica que a = a'. Una funcién f es sobreyectiva si para todo b € B existe un
a € A tal que f(a) = b. Una funcién biyectiva (o correspondencia biunivoca)
es una funcién inyectiva y sobreyectiva. Si f : A — B es biyectiva entonces la
funcién f~!: B — A definida por f~1(b) = a si y sélo si f(a) = b se denomina
funcién inversa de f.

Una funcién f : A — A es idempotente si para todo a € A, f(f(a)) = f(a).
Un elemento a € A se denomina un punto fijo de f si f(a) = a. La funcién
idg : A = A definida por id4(a) = a para todo a € A se denomina la funcién
identidad para el conjunto A. Dada f : A — A, se define la potencia n-ésima
f™ de f como sigue:

fO=iday f"* = fo f" paran > 0.

A veces emplearemos el mismo simbolo f asociado a una funcién f : A — B para
denotar su eztensidn a subconjuntos C C A del dominio de f: f(C) = {f(a) |
a € C}. El conjunto f(C) C B se denomina conjunto imagen del subconjunto
C.

Un conjunto C se dice finito si existe una biyeccién entre el conjunto C' y un
segmento inicial IN;} de los niimeros naturales positivos y se dice que es infinito
enumerable si existe una biyeccién entre C'y INT. En general, emplearemos
la palabra “infinito” para referirnos a conjuntos enumerables, a no ser que se
especifique otra cosa.

Una secuencia finita s de elementos tomados de un conjunto C' es una funciéon

s: IV ts C, y una secuencia infinita s es una funcién cuyo dominio en el
conjunto de los naturales positivos; i.e., s : INt — C. Emplearemos el término
“secuencia” para referirnos indistintamente tanto a las del primer tipo como a las
del segundo. Nos referiremos al n-ésimo elemento de la secuencia escribiendo s,
en lugar de s(n), por consiguiente, también, escribiremos sy, . . ., s,, para denotar
una secuencia finita y sq, ss ... para denotar una secuencia infinita.
Una clase de relaciones muy importantes son las que se establecen entre los
elementos de un mismo conjunto, por lo que cobra especial interés estudiar sus
propiedades. Sea A un conjunto y R C A x A una relacién binaria sobre A.
Decimos que R es: reflexiva, si para todo a € A, a R a; irreflexiva, si para todo
a € A, all a; transitiva, si para todo a,b,c € A,a Rby b R c implican a R ¢;
antisimétrica, cuando @ R b y b R a implican a = b; simétrica, cuando a R b
implica b R a.

41



Dado un conjunto A incluido en un conjunto E, y una propiedad P sobre
los elementos de E, el cierre de A respecto a P es el menor conjunto incluido en
E que contiene A y satisface P. Denotamos como R~ el cierre reflexivo de la
relacién R: R— = RU D; donde D = {(a,a) | a € A} es la relacién diagonal (o
identidad) sobre el conjunto A. El cierre simetrico de R es la relacién RUR™!.
El cierre transitivo de R es la relacién RT tal que a Rt b si existe una secuencia
a=S81,...,8p, =b,conn >1ys; Rsiy1 paratodot=1,...,n—1. El cierre
reflexivo y transitivo de R es la relacién R* = R~ U RT. El cierre reflexivo
simétrico y transitivo de una relacién R, denotado por =g, es el cierre reflexivo
y transitivo del cierre simétrico, i.e., =g= (RU R™1)*.

Si la relacion R C A x A tiene las propiedades reflexiva, transitiva y
simétrica, se dice que es una relacion de equivalencia sobre A. El subconjunto
[alr = {b| b€ AANa R b} esla clase de equivalencia de a definida por R. El
conjunto formado por las clases de equivalencia definidas por R, denotado por
A/R, se denomina conjunto cociente de la relacién de equivalencia R sobre A.
El conjunto cociente A/R es una particién del conjunto A. Dada una relacién
arbitraria R sobre A, el cierre reflexivo simétrico y transitivo de R se llama la
relacion de equivalencia inducida por R.

Dada una relacion R C A x A y un subconjunto B C A, decimos que B es
cerrado bajo R si, para todo a € B, siempre que a R b, se tiene que b € B. En
particular, si f: A — A es una funcién, B C A es cerrado bajo f si f(B) C B.

Dadas dos relaciones R, .S sobre A, denotamos como R o S la relacién sobre
A obtenida por composicién de de ambas: para todo a,b € A, a RoS bsiy sélo
si existe un ¢ € A tal que a R ¢y ¢ S b. Dados dos conjuntos A, B y relaciones
binarias RC Ax Ay S C B x B, una funcién h : A — B es un homomorfismo
entre las relaciones R y S si para todo a,b € A, a R b implica que h(a) S h(b).

2.2 Conjuntos Ordenados.

Una relacién binaria < sobre A es una relacién de orden parcial si es reflexiva,
antisimétrica y transitiva. Escribimos a < b para indicar que a < b A a # b.
Escribimos b > a para expresar que a < b, y a || b para indicar quea A by b £ a.
Si < es una relacién de orden sobre A, decimos que (A, <) (o simplemente A)
esun conjunto ordenado. La relacién < es un orden total si para todo a,b € A,
se tiene a < b o bien b < a. Una relacién < irreflexiva y transitiva es un orden
estricto y (A, <) un conjunto estrictamente ordenado. Un orden (A, <) se dice
bien fundado (well-founded) si no existen secuencias infinitas a1, . .., an, . . . tales
que a;y1 < a; para todo i > 1.

Un elemento a € A tal que para todo b € A siempre que b > a (b < a)
entonces b = a se denomina elemento mazimal (minimal) de A. Un elemento
a € A es una cota superior (inferior) de B C A si para todob € B, b < a
(a < °b). Decimos que el conjunto B esta acotado superiormente (inferiormente)
si B tiene una cota superior (inferior). Una cota superior (inferior) a € A es un
supremo (infimo) de B C A si, para toda cota superior (inferior) a’ € A de B,
se tiene a < @' (a' < a). Si B C A tiene un supremo se denota a éste como | | B.
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Si el supremo (infimo) de un subconjunto B C A pertenece a B, se le denomina
el mdzimo (minimo) de B. Si el propio conjunto A tiene un méximo (minimo)
se denota como T 4 (L4). Una secuencia (posiblemente infinita) a1, as, ... a, ...
de elementos de A es una cadena sia; <as <+ <a, <---.

Un tipo de relaciones méas débiles que las relaciones de orden, que emplea-
remos ampliamente en este trabajo, son los preérdenes. Una relacién binaria <
sobre A es una relacién de preorden si es reflexiva y transitiva. Un conjunto A
dotado de una relacién de preorden < se dice preordenado y al par (A, <) se le
denomina preorden (quasi-order). Hay métodos estdndares para obtener rela-
ciones de equivalencia y de orden estricto a partir de un preorden. La relacién
de equivalencia ~ generada por un preorden < se define como: ~= <IN <1;1a
relacién de orden estricto < como: < = <\ <~1; y la relacién de orden estricto
> como: > = <!\ <. Un preorden parcial (A4, <) se dice que es un conjun-
to bien preordenado (well quasi-ordered) si y sélo si para cualquier secuencia
infinita de elementos a;,as,... de A, existen ntmeros ¢ < j tales que a; < a;.
También se dice que la relacién < es un buen preorden (well quasi-order) sobre
A. Por consiguiente, si (A4, <) estd bien preordenado nunca existirdn cadenas
decrecientes infinitas a1 > as > - D> ap > - -.

2.3 Multiconjuntos.

Los conjuntos no contienen multiples ocurrencias de un mismo elemento. Un
multiconjunto (multiset) es un “conjunto” donde se tiene en cuenta la multi-
plicidad de ocurrencias de un elemento. Mas formalmente, dado un conjunto
S, un multiconjunto sobre S es una funcién f : S — IN. Los elementos de
Dy = {s € S| f(s) # 0} son los elementos de f. Para cada s € Dy, el
nimero f(s) se llama la multiplicidad de s en f. Es habitual representar un
multiconjunto f, encerrando entre dobles llaves los elementos de D¢, repetidos
tantas veces como indica su multiplicidad. Por ejemplo, si para f tenemos que
Dy ={{1,2}} C IN, f(1) =3y f(2) = 2, escribiremos que f = {{1,1,1,2,2}}.
Esta notacién conjuntista se corresponde con la nocién intuitiva de multicon-
junto y nos permite utilizar las operaciones de unién, interseccién, substracion,
etc. de conjuntos. Estamos particularmente interesados en los multiconjuntos
finitos de nimeros naturales, y denotamos por M (IV) el conjunto formado por
todos los multiconjuntos finitos sobre IN. El orden multiconjunto, <1, €s un
orden sobre M (INV).

Definicién 2.3.1 (Orden Multiconjunto)

Sea M,M' € M(IN), decimos que M <.q M' si y sdlo si existe un X C M y
X' CM tal que M = (M'\X")UX yVneX, In' € X'. n<n', donde < es
el orden estricto habitual sobre IN.

En palabras, M <.,y M' si el multiconjunto M puede obtenerse a partir de M’
reemplazando repetidamente un elemento n' € M’ por cero o mds elementos n €
M con n < n'. El orden multiconjunto sobre M (IN) es un orden bien fundado
y, por lo tanto, se puede aplicar el principio de induccién completa al realizar
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pruebas en las que interviene M (IV). Emplearemos el orden multiconjunto en
diversas pruebas sobre terminacién del proceso de evaluacién parcial.

2.4 Arboles.

Emplearemos arboles para representar términos, espacios de bisqueda, etc. Pa-
rece conveniente definir con precisién estos objetos y dotarnos de una nomen-
clatura.

Definicién 2.4.1

Un drbol T' es una estructura (N, =, A), donde N es un conjunto de nodos, >
es una relacion irreflexiva y A es un elemento distinguido de N llamado la raiz
de T'. Los nodos de T cumplen las siguientes restricciones:

1. A es el elemento mdximo del conjunto estrictamente ordenado (N, >1).

2. Para todo k' € N (salvo A), existe un inico k € N tal que k = k'. Se dice
que k es el padre de k' y que k' es el hijo de k. El par ordenado (k,k') se
denomina arco de T'.

Los nodos minimales de {N,>%) reciben el nombre de hojas. Una rama es
una secuencia ki, k2, ... de nodos tal que k1 = A y k; > k;+1 para todo indice
i €{1,2,...}. Larelacién =* se denomina relacién de descendencia y la (>—1)*
de ascendencia. Si k =* k' decimos que k es un ancestro de k' o bien que k' es
un descendiente de k.

Dado un nodo k de un arbol 7', un subdrbol de T con raiz k es el arbol
T'=(N',>' k), donde N' = {k' | k »* k'} y »'=>n. Un drbol etiquetado es
un arbol dotado de un conjunto L de etiquetas y una funcién f) : N — L que
asocia a cada nodo una etiqueta.

Un arbol T = (N, >, A) se dice finito (infinito) si el conjunto N es finito
(infinito). Se dice que un drbol estd ramificado finitamente (finitely branching)
si cada uno de sus nodos tiene un nimero finito de hijos. El siguiente resultado
es interesante cuando se trabaja con arboles infinitos ramificados finitamente.

Lema 2.4.2 (Lema de Konig) Todo drbol infinito ramificado finitamente tie-
ne una rama infinita.

2.5 Relaciones de Reduccidn.

Ciertas propiedades bésicas de los sistemas de reescritura de términos pueden
ilustrarse mediante sistemas abstractos consistentes en un conjunto equipado
con una o més relaciones binarias. Estos sistemas reciben en [112] el nombre de
sistemas de reduccion abstractos.

Definicion 2.5.1
Un sistema de reduccién abstracto es un par (A, R) donde A es un conjunto y
R una relacion binaria sobre A, que se denomina relacién de reduccién.
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Una secuencia de reduccién finita (de longitud n) asociada a una relacién R
sobre un conjunto A es una secuencia ag,as, ..., 6,41 de n + 1 elementos de A
tal que, para todo 1 <i < n, a; R a;;1. Se dice que any1 es un R-reducto? de
a1 y que a; R a;y1 es un paso de reduccion. También se dice que la anterior es
una secuencia de reduccién de n pasos.

Una relacién binaria R sobre A es confluente si, para todo a, b, c € A, siempre
que a R*by a R*c, existe un d € A tal que b R*d y ¢ R*d [101, 178]. De forma
andloga, R es localmente confluente si, para todo a,b,c € A, cuandoa Rby
a R c, existe un d € A tal que b R*d y ¢ R*d. Decimos que R es fuertemente
confluente si, para todo a,b,c € A, a Rby a R ¢ implican que b R*d y ¢ R=d
para algin d € A.

Lema 2.5.2 [101] Sean R,S C A x A relaciones tales que Rt = ST. Si S es
fuertemente confluente, entonces R es confluente.

Una consecuencia inmediata del lema anterior es que toda relacién fuertemente
confluente es confluente.

Un elemento @ € A se denomina una forma R-normal si no existe ningin
b € A tal que @ R b. Decimos que a es una forma R-normal de a, si @ es una
forma R-normal y @ R*a. Cuando una relacién es confluente, la forma R-normal
de un elemento a si existe es unica.

Decimos que R es terminante [101] (strongly normalizing [112]) si y sélo si
no existe ninguna secuencia infinita ag R a; R as---.

Lema 2.5.3 (Lema de Newman [158]) Una relacidn terminante R sobre un
conjunto A es confluente si y solo si es localmente confluente.

Cuando una relacién es terminante, cada elemento a € A tiene (al menos) una
forma normal. Una propiedad més débil es la de normalizacion, que admite se-
cuencias de reduccién infinitas, pero mantiene la existencia de formas normales.
Decimos que una relacién R sobre A es normalizante (weakly normalizing [112])
si todo elemento a € A tiene una forma normal. Evidentemente, una relacién
terminante es normalizante. Cuando una relacién es confluente y normalizante,
la forma normal de un elemento existe y es uinica.

2.6 Signaturas y Términos.

En lo que sigue, X’ denota un conjunto infinito numerable de variables y F una
signatura, es decir, un conjunto finito de simbolos de funcion, cada uno de los
cuales estd dotado de una aridad previamente fijada por una funcién arx : F —
IN (o simplemente ar, cuando ello no suponga confusién). La funcién ar# asocia
a cada funcién el ndmero de argumentos sobre los que actda. Denotaremos por
F™ el conjunto de las funciones de F cuya aridad es n; ie., F* ={f | f€ F A

2Cuando la relacién R involucrada queda clara a partir del contexto discursivo, hablaremos
simplemente de reducto. Lo mismo se aplica para el resto de los conceptos definidos en este
apartado.
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ar(f) = n}. Los simbolos de funcién con aridad cero se denominan constantes.
Habitualmente, emplearemos las iltimas letras minusculas del alfabeto latino,
w,z,y y 2 para denotar variables®, las letras f, g, h, ... para denotar funciones
de aridad distinta de cero y las primeas letras minusculas del alfabeto latino,
a,b, y ¢ para denotar constantes. Cuando se crea conveniente, se emplearan
subindices para evitar colisiones de nombres. Supondremos que F N X = 0.

Las variables y los simbolos de funcién forman (una parte de) nuestro vo-
cabulario. De las cadenas de simbolos que pueden formarse con el vocabulario,
estamos interesados en aquellas que constituyen términos o expresiones del len-
guaje.

Definicién 2.6.1 (Término de Primer Orden)

Un término de primer orden es una expresion, en la que intervienen variables,
constantes y simbolos de funcidn, que se define inductivamente de acuerdo a las
siguientes reglas:

1. Six € X, entonces x es un término.
2. Sic € F es una constante, entonces ¢ es un término.

3. Si t1,t2,...t, son términos y f € F es un simbolo de funcion n-ario,
entonces f(t1,ta,...ty) €s un término.

El conjunto de todos los términos se denota como T (F,X).

En general, Var(s) denota el conjunto de las variables que aparecen en el
objeto sintictico s. Asi pues, dado un término ¢, Var(t) es el conjunto de los
simbolos de variable presentes en t. Si Var(t) = 0, decimos que ¢ es un término
bdsico (ground); T (F) denota el conjunto de los términos bésicos. La identidad
de objetos sintacticos se denota mediante el operador relacional “=”.

2.6.1 Ocurrencias.

Una ocurrencia u es una cadena de numeros enteros positivos u € Occ =
{A}U{iw | i€ IN" Av € Occ}, donde A denota la ocurrencia correspondiente a
la cadena vacia y ‘.’ denota la concatenacién de simbolos. La longitud de una
cadena u se escribe |u|. Si w es una ocurrencia y W un conjunto de ocurrencias,
u.W es el conjunto {u.v | v € W}. En general, dados dos conjuntos de ocurren-
cias U y W denotamos por U.W el conjunto {u.v |u € U A v € W} resultado
de concatenar todas las ocurrencias de U con las de W. Establecemos un orden
< entre ocurrencias empleando el orden de prefijos entre cadenas: u < v siy
s6lo si existe una cadena w tal que v = w.w. Escribiremos u || v para indicar
que u y v no pueden ser comparadas mediante el orden <; diremos entonces que
u 'y v son ocurrencias disjuntas.

3En los programas de ejemplo emplearemos las correspondientes letras maytsculas para
denotar variables.
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2.6.2 Substituciones.

Una substitucion es una funcién o : X — T(F,X). Normalmente se exige
que o(x) # x sblo para un ndmero finito de variables. Al conjunto (finito)
Dom(o) = {z € X | o(z) # x} de dichas variables se le denomina el dominio
de la substitucién. El codominio o rango de una substituciéon o es el conjunto
Ran(o) = {o(z) | z € Dom(o)}. Es comin representar una substitucién o
como un conjunto, haciendo explicitos los enlaces elementales z;/t; para 1 <
i < n, con t; = o(x;) correspondientes a las variables {z1,...,2,} del dominio
Dom(o), escribiendo o = {1 /t1,...,T,/ty}. Los enlaces (z/t) € o también se
denominarin elementos de la substitucién. Si bien seguimos el criterio habitual
de denotar las substituciones mediante letras griegas, hacemos una excepcién al
denotar la substitucién vacia o identidad mediante el simbolo ¢d. Tendremos que
Dom(id) = B o, equivalentemente, id(x) = x para toda x € X. Una substitucién
o se denomina bdsica si para todo z € Dom(o), o(x) es un término basico. Una
substitucién p es un renombramiento si existe p~! tal que pop~! = p~lop = id.

Las substituciones pueden extenderse facilmente al dominio de los términos.

Definicion 2.6.2
Dada una substitucion o : X — T(F,X), su extensiond : T(F,X) — T(F, X),
queda definida inductivamente mediante las siguientes reglas:

o(x) si(te X At=z Az € Dom(o));

z si(t€e X At=zAz¢&Dom(o));
) =< ¢ si(te FAt=cAar(c) =0);

f(t1),...,0(tn)) si(@eT(F,X)At=f(tr,..-,tn)

ANt e T(F,X)Ni€{l,...,n}).

Es habitual denotar la extensién de una substituciéon o al conjunto de los
términos mediante el mismo simbolo o con el que se denota la substitucién
original. En lo que sigue se seguira este convenio. Denotamos el conjunto de las
substituciones por Subst(F, X).

Se define el preorden < de mdzima generalidad sobre el conjunto Subst(F, X)
de substituciones, como sigue: § < o si y sélo si existe una substitucién ~ tal
que o = yof. Decimos que 6 es mds general que o. La restriccién, oy, de una
substitucién o a un conjunto de variables V' C A’ se define como o) (z) = o(x)
siz € V and oyy)(z) =z si x ¢ V. Dado un subconjunto de variables W C X,
escribiremos o = o'[W] si oyw) = o) ¥ 0 < o' [W] si existe una substitucién
o tal que 0" oo = o'[W].

Dadas dos substituciones o, 0’ € Subst(F, X) tales que Dom(c)NDom(c') =
(), definimos la unidn o U o’ de ambas substituciones como o U ¢'(z) = o(x) si
z € Dom(o) y o Uo'(z) = o'(z) si © € Dom(o’).

El preorden de méaxima generalidad sobre el conjunto Subst(F,X) de las
substituciones induce un preorden parcial sobre los términos. Un término ¢ es
mds general que otro s (o también, s es una instancia de t), en simbolos ¢t < s, si
(30). s = o(t). Dos términos ¢ y t' son variantes si existe un renombramiento p
tal que ' = p(t). Un término ¢ empareja (0 ajusta) con un término [ si ¢ es una
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instancia de I. La substitucién o para la cual t = o(I) se denomina substitucidn
de emparejamiento (o simplemente emparejamiento). Cuando Var(t)NVar(l) =
0, el emparejamiento o puede descomponerse como la unién ¢ = o; U oy de
substituciones o y oy tales que Dom(o;) = Var(l) y Dom(o¢) = Var(t). Dos
términos t, s unifican si existe una substitucién o tal que o(t) = o(s). A la
substitucién o se le denomina un unificador de t y s. Si un unificador 8 de los
términos t y s verifica que 6 < ¢ para cualquier otro unificador o, decimos que 6
es el unificador mds general (mgu, del inglés most general unifier) de t y s. Un
mgu es Unico salvo (composicién con substituciones de) renombramiento. Una
generalizacion de un conjunto de términos {¢1,...,t,} esun par (¢, {01,...,0,})
tal que para todo i = 1,...,n, 0;(t) = t;. Una generalizacién (¢,0) es la
generalizacion mds especifica (msg, del inglés most specific generalization) de
un conjunto S, escrito msg(.9), si para cualquier otra generalizacién (t',©') del
conjunto S se cumple que t' < ¢, i.e., t' es un término m&s general que ¢t. El
msg de un conjunto de términos es Unico salvo renombramientos de variables
[125).

2.6.3 Términos y Posiciones.

Los términos se representan como arboles etiquetados de 1a manera usual, siendo
las etiquetas de los nodos los simbolos que forman el término. Para identificar
un nodo constituyente de un término ¢ empleamos ocurrencias, también deno-
minadas posiciones*.

Definicién 2.6.3 (Posiciones)

El conjunto Pos(t) de las posiciones de un término t se define inductivamente
como:

| {A} siteX
7"’3()—{ (AYU{iu|1<i<n A uePos(t)} sit=f(t,... t)

Escribimos t|,, para denotar el subtérmino de t en la posicién u € Pos(t):
tia =ty f(t1,-.-,tg)|in = ti]lw donde 1 < i < k. Escribimos t[s], para referir-
nos al término donde el subtérmino en la posicién u, t|,, se ha reemplazado por el
término s: t[s]p = sy f(t1,-- s tiy-- s te)[Sliw = f(1s-- -, ti[S]u,---,tk) donde
1 <i < k. Escribimos Head(t) para referirnos al simbolo que etiqueta la raiz del
(&rbol asociado al) término ¢: Head(z) =z siz € X y Head(f(t1,...,tx)) = f
si f € F. También se dice que Head(t) es el simbolo que encabeza el término
t, o bien que Head(t) es el simbolo raiz de t. También escribimos t[u] para
denotar la etiqueta asociada al drbol del término ¢ en la posicién u € Pos(t):
tlu] = Head(t|,). Dados los términos t, s, escribimos ¢ < s para indicar que ¢
es un subtérmino propio de s, es decir, que existe u € Pos(s), u # A tal que
t = 5|y

Las posiciones en un término estan ordenadas por el orden de prefijos definido
en el Apartado 2.6.1. El orden < sobre posiciones nos permite dar significado a

4En este contexto emplearemos con preferencia la denominacién posicién, ya que “ocu-
rrencia” puede confundirse con el subtérmino que ella designa
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expresiones como “simbolo (o término) que se encuentra sobre o encima (debajo)
de otro simbolo (o término)”: si t es un término y u,v € Pos(t) son tales que
u < v, decimos que el simbolo t[u] (el subtérmino ¢|,) estd sobre (por encima
de) to] (t].):

El conjunto FPos(t) = {u € Pos(t) | Head(t|,) € F} contiene las posiciones
de simbolos no variables en t y VPos(t) = Pos(t) \ FPos(t) es el conjunto
de posiciones de variables. Escribimos Poss(t) para denotar el conjunto de
posiciones en las que ocurre el subtérmino s en t: Poss(t) = {u € Pos(t) | t|, =
s}. Un término es lineal si no contiene multiples ocurrencias de una misma
variable.

Emplearemos, de forma auxiliar, las siguientes propiedades y resultados
estdndar [101]. Consideremos ty,t2,t3 € T(F, X).

o Siu € Pos(t1) y v € Pos(ta) entonces

— (t1[t2]u)|uw = t2|v (inmersidn),

— ti[ta[ts]o]u = ti[t2]ults]u.. (asociatividad).
e Siwu,v € Pos(t1) y u || v tenemos que

— (t1[t2]u)|v = t1|v (persistencia) y

— t1[t2]ults]e = t1[ts]o[t2]w (conmutatividad).
e Si u <w, haciendo v = u.w obtenemos

— t1]lo = (t1]u)|w (cancelacién),

— t1[t2]v[ts]u = t1[ts]u (dominancia) y
— (t1[t2]o)|u = (t1|u)[t2]w (distributividad).

Proposicién 2.6.4 [101] Sea F una signatura, t € T(F,X) yo € Subst(F, X).
Entonces,

Pos(o(t)) = Pos(t)U U {u.v|v € Pos(co(t|.))}
tluEX
y, por tanto, para toda posicion u € Pos(t):
1. Sitly, =t ¢ X, entonces o(t)|, = o(t');
2. Sitly =z € X, entonces o(t)|y., = o(x)|y para todo v € Pos(o(x)).

Proposicién 2.6.5 [101] Sea F una signatura, t y s términos de T (F,X)
y o € Subst(F,X). Entonces, para toda posicion u € Pos(t), tenemos que

a(t)[o(8)]u = o(t[s]u)-

Cuando no se precise un tratamiento riguroso de las posiciones utilizaremos
el concepto de contexto. Un contexto C' es un término con cero o mas ‘huecos’,
es decir, ocurrencias de un simbolo especial O (un nuevo simbolo constante). El
propio simbolo O es un contexto; se le denomina el contexto vacio. Escribimos
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C[ ]u para poner de manifiesto que existe un hueco O (normalmente dnico) si-
tuado sobre la posicién u de C. Muchas veces escribiremos simplemente C| ]
para denotar un contexto arbitrario, dejando que el nimero y localizacién con-
creta de sus huecos sean clarificados en cada momento. Si C[ ] es un contexto
arbitrario y ¢t es un término, el resultado de reemplazar las ocurrencias de O por
t es el término C[t]; se dice que ¢ es un subtérmino de C[t].

2.7 Sistemas de Reescritura.

Una regla de reescritura es un par ordenado (I, r), escritol = r (obiena : 1 = r
si se desea asociar una etiqueta a a la regla), donde I,r € T(F,X),l € X' y
Var(r) C Var(l) [59, 112]. Dada una regla de reescritura [ — r, [ se denomina
la parte izquierda (lhs, del inglés, left-hand side) y r la parte derecha (rhs, del
inglés, right-hand side) de la regla de reescritura. Un Sistema de Reescritura
de Términos® (TRS, del inglés Term Rewrite System) es un par R = (F, R)
donde R es un conjunto finito de reglas de reescritura. Se sobrentiende que R
no contiene reglas que puedan derivarse de otras por renombramiento (una a
una) de sus variables. Por abuso de lenguaje, en futuros capitulos, muchas veces
identificaremos el TRS R con el conjunto de reglas R, sobrentendiendo que la
signatura F estd formada por el conjunto de simbolos de funcién que aparecen
en dichas reglas.

El conjunto de las partes izquierdas de un TRS se denota como L(R):
L(R)={l| | - r € R}, mientras que Ly(R) ={l| | - r € RAHead(l) = f}
es el conjunto de las lhs’s de las reglas que definen la funcién f en R. Toda
instancia o (l) de una lhs [ € L(R) de una regla es un redez (del inglés reducible
ezpression). El conjunto de posiciones de redexes en un término ¢ es Posg (t).

Las reglas de reescritura de un TRS definen una relacién de reduccién —
entre los términos.

Definicién 2.7.1 (Relacién de Reescritura)

Un término t se reescribe al término s (en la posicion p), escrito t—r, 45 (0
simplemente t—p oS, cuando el TRS R se sobrentienda), si existe una posicion
p € Pos(t), una regla de reescritura o : | = 1 y una substitucion o con t|, = o(l)

ys=to(r)].

Decimos que t|, es el redez de t que se ha contraido (o reducido) y que o(r)
es su contracto. También decimos que ¢ se reduce a s en un paso de reescri-
tura t —p o 8. A veces escribiremos también ¢ =, s o t = s cuando no sea
necesario especificar la regla y/o la posicién que se utilizan para dar el paso.
Puede demostrarse que la relaciéon de reescritura es cerrada bajo la aplicacién
de contextos y substituciones. Esto es, si f — s entonces para todo contexto

5Dada una regla de reescritura ! — 7, si no se cumple la condicién Var(r) C Var(l),
decimos que [ — r es una regla de reescritura con variables extra, o también con wvariables
libres. La nocién estandar de TRS prohibe la presencia de este tipo reglas. En este trabajo
nos limitaremos al estudio de los TRS’s compuestos por reglas sin variables extras.
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C, posicién p en ese contexto y para toda o € Subst(F,X), se cumple que
Clo®)], = Clo(s),.

El par (T(F,X), >R) es el sistema de reduccién abstracto asociado al TRS
R. Una secuencia (o derivacién) de reescritura (infinita) es una secuencia de
reduccién (infinita) asociada a la relacién de reescritura —. El cierre reflexivo y
transitivo —* de — se denomina relacién de derivabilidad © en [59]. Si t —* s,
decimos que t es reducible a un término s y que s es un reducto de t. El cierre
simétrico de — se denota como <. El cierre reflexivo, simétrico y transitivo de
— se denomina, relacidn de convertibilidad y se denota bien como =g (siguiendo
la notacién introducida en la seccién 2.1) o como <. La relacién | (joinability)
se define como sigue: t | t' si existe un s tal que t »* s y t' =* s.

2.7.1 Clases de Sistemas de Reescritura.

Un TRS R se llama confluente si — 5 es confluente. Un TRS se llama terminante
si =g es terminante. Si un TRS es confluente y terminante, se denomina
canénico”.

Unaregla!l’ — r' es un renombramiento de | — r si existe una substitucién de
renombramiento p tal que I’ = p(I) y r' = p(r). Dadas dos reglas® a; : l; = r;
y a2 : la — 7o para las que existe una posicién p € FPos(l1) tal que 1], y
l unifican con mgu o, entonces el par de reductos (o(r1),l1[o(r2)]p) es un par
critico (excluimos el caso trivial @y = a2 y cuando p = A). Un par critico se
denomina un cubrimiento (overlay) si p = A. Un par critico (t,s) es trivial si
t = s. Un par critico (t, s) es convergente si t | s.

Una regla | — r € R lineal por la izquierda (left-linear), si | es un término
lineal.

Las definiciones anteriores permiten caracterizar una clase importante de
TRS’s que goza de propiedades interesantes.

Definicién 2.7.2 (TRS ortogonal)
Un TRS R se dice ortogonal si cumple las siguientes restricciones sintdcticas:

1. Linealidad por la izquierda: toda regla de R es lineal por la izquierda.

2. No ambigiiedad (fuerte): R no contiene pares criticos; i.e., las lhs de las
reglas de R no solapan.

La condicién de no ambigiiedad (fuerte) puede relajarse para dar lugar a
clases, sucesivamente mas amplias, de TRS’s. Si todos los pares criticos de un
TRS son cubrimientos triviales, éste se denomina cuasi ortogonal (almost ort-
hogonal). Siun TRS sélo tiene pares criticos triviales se denomina débilmente
ortogonal (weakly orthogonal) [113]. Si relajamos por completo la condicién de

80tros autores llaman a — la relacién de reescritura de un paso para el TRS R, dejando
la denominacién de relacidn de reescritura para la relaciéon —*.

7 Algunos autores utilizan ‘convergente’ [30, 59, 61, 110] (o ‘completo’ [112]) para referirse a
los TRS’s confluentes y terminantes y reservan la palabra ‘canénico’ para referirse a los TRS’s
convergentes con algunos requerimientos adicionales [30, 110].

8Que no comparten variables, para lo que pueden ser renombradas si es preciso
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Lineales por la izquieda

Débilmente ortogonales

Cuasi-ortogonales

Ortogonales

Figura 2.1: Una clasificacién de los TRS’s lineales por la izquierda.

no ambigiiedad y permitimos la existencia de pares criticos obtenemos la clase
de los TRS’s lineales por la izquierda. i.e., un TRS R se dice lineal por la iz-
quierda (left-linear), si para toda | € L(R), | es un término lineal. La Figura 2.1
ilustra las relaciones entre estas clases de TRS’s.

Dado un TRS R = {F, R), siempre podemos establecer una particién F =
C ¥ D de la signatura F en un conjunto C de simbolos constructores ¢ € C que
no tienen ninguna regla de reescritura asociada y un conjunto D de simbolos
de funcién definidos (u operaciones) f € D, que quedan definidos como sigue:
D={feF| @31l eLR)). Head(l) = f} y C = F\ D. Denotamos por
T(C,X) el conjunto de los términos obtenidos empleando tinicamente simbolos
constructores y variables. Los términos d € T(C,X) se denominan términos
constructores. Un patrén es un término de la forma f(d;,...,d,) donde f € D
y los argumentos dy, . ..,d, son términos constructores o variables.

Al imponer a las reglas de reescritura la disciplina de constructores obtene-
mos una clase importante de TRS’s, los TRS’s basados en constructores. Una,
regla de reescritura | — r € R de un TRS R = (F,R) = (C & D, R) cumple
la disciplina de constructores si [ es un patrén. Si todas las reglas de un TRS
R cumplen la disciplina de constructores, se dice que R es un TRS basado en
constructores (CB, del inglés, Constructor Based).

2.7.2 Formas Candnicas.

Un término ¢ es una forma normal en cabeza si no existe niguna derivacién
t =1t; — ty — --- que reescriba t a un redex, es decir, tal que ¢; es un redex pa-
ra algtin 4 > 1. En particular, llamaremos forma normal en cabeza constructora
a todo término ¢ que sea una variable o Head(t) € C. Reservamos el acrénimo
hnf (del ingles “head normal form”) para las formas normales en cabeza cons-
tructoras, dada la importancia que cobran en este trabajo. Las formas normales
en cabeza han recibido el nombre de formas estables en [141]. En este sentido,
un término es estabilizable si puede reducirse a una forma estable.

Un término t es irreducible o estd en forma normal si no posee redexes, i.e.,
Posr(t) = 0; en caso contrario, decimos que t es reducible. Un término t es
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normalizable si posee una forma normal, i.e., si existe una reduccién t —* s,
donde s es una forma normal (si bien de él pueden partir secuencias de reduccién
infinitas). Se denota la forma normal de un término ¢ mediante el simbolo #.
Un TRS es normalizante si todo término es normalizable.

El concepto de forma normal puede ponerse en combinacién con el de sub-
tituciéon. Decimos que una substitucién o estd normalizada, si para todo z €
Dom(c), o(z) es una forma normal.

2.7.3 Confluencia.

La confluencia es una propiedad muy importante de los TRS’s porque asegura
la unicidad de las formas normales cuando existen. En general, la confluencia
de un TRS es una propiedad indecidible. La caracterizacién de las propiedades
estructurales de los TRS’s que permiten asegurar la confluencia de los mismos
ha sido estudiada, entre otros, en [101, 102] y en [178].

La confluencia de un TRS puede asegurarse mediante el andlisis de la con-
vergencia de sus pares criticos.

Teorema 2.7.3 [101] Un TRS R es localmente confluente si y sdlo si todo par
critico es convergente.

Una consecuencia inmediata del Teorema 2.7.3 y del Lema de Newman (Lema
2.5.3) es el siguiente teorema, que permite concluir la confluencia de un TRS.

Teorema 2.7.4 [101] Un TRS R terminante es confluente si y sdlo si todo par
critico es convergente.

Otra forma de asegurar la confluencia consiste en imponer restricciones
sinticticas a los TRS’s que permitan demostrar la confluencia fuerte de la re-
lacién de reescritura paralela. En reescritura paralela se contraen simultdnea-
mente un conjunto de posiciones disjuntas de redexes del término a reducir.
Si t 4 s es un paso de reescritura paralela sobre un conjunto de posiciones
U = {uy,...,u,}, con n > 0, entonces existe una derivacién t = t1—ry,t2 —u,
-+ + =y, the1 = s (puesto que las posiciones de los redexes considerados en cada
paso de una derivacién son disjuntas, el orden de los mismos es irrelevante).
Para los TRS’s ortogonales, la confluencia fuerte de la relacién de reescritura
paralela viene dada por el llamado parallel moves lemma [102], que puede en-
tenderse como un corolario (ver [112]) de la conocida propiedad de los TRS’s
ortogonales de que los descendientes de un redex continuan siendo redexes.

Definicién 2.7.5 (Descendiente [102])

Sea R = (F, R) un TRS ortogonal y A : t—, o5 un paso de reescritura, donde
a:l—reR. Seav € Posgr(t). El conjunto v\A de descendientes (o residuos)
del redez t|, a través de A es un subconjunto de Pos(s) definido como sigue:

0 siv=u
v\A =< {v} si(wlu VvV v<u)
{uwivr | 7w, =2} si (v=vwu Al|ly, =2 € X)
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Podemos expresar la nocién de descendiente de manera mas intuitiva siguiendo
la definicién informal propuesta en [112, 113]: i) marcamos la raiz del redex ¢/,
que ocupa la posicién v que queremos analizar; ii) damos el paso t—, 45 para
obtener s, manteniendo las marcas de los simbolos introducidas; iii) ahora, las
posiciones p (respectivamente, los términos t|,) que aparecen marcadas (mar-
cados en su raiz) en el término s son las (los) descendientes de v (t|,). Nétese
que un residuo de un redex puede ser modificado por la accién de un paso de
reescritura. La nocién de descendiente se generaliza ficilmente a derivaciones
de reescritura. Para cualquier derivacién no elemental B y posicién v de un
redex en un término ¢, definimos el conjunto de descendientes de v a través de
la derivacién B, denotado v\ B, como sigue: v\ B = {v}, si B es la derivacién
vacia; y v\B = UwEv\A w\B', si B = (AB'), donde A es el paso inicial de
B. El célculo de los residuos v\ A de una occurrencia redex v se extiende a
conjuntos de posiciones disjuntas de redexes P como sigue: P\A = J,.pv\A.

A partir del parallel moves lemma y del hecho de que =% =4+, empleando
el Lema 2.5.2, puede concluirse la confluencia de la relacién — para un TRS
ortogonal.

Teorema 2.7.6 [102] Todo TRS ortogonal es confluente.

El método anterior puede generalizarse y utilizarse para demostrar la confluencia
de los TRS’s débilmente ortogonales [112].

2.7.4 Estrategias de Reescritura.

La reescritura es un mecanismo que permite computar valores de expresiones,
entendiendo por wvaelor una forma normal de la expresién. En general, dado
un término (bésico) que se considera la expresién a evaluar, existen diferentes
secuencias de reduccién a partir de dicha expresién inicial. La eleccion del redex
que se selecciona para explotarse en cada paso puede afectar no solamente a la
eficiencia del computo, sino a la posibilidad de encontrar una forma normal,
cuando estamos en presencia de un TRS no terminante. Salvo para clases res-
tringidas de TRS’s, como los sistemas candnicos, para los que cada término tiene
una forma normal Unica que puede computarse mediante cualquier secuencia de
reduccion, si queremos asegurarnos de que se computard la forma normal de una
expresion (si existe), estamos obligados a construir todas las posibles secuencias
de reducciéon. Naturalmente, esto es computacionalmente inviable en muchos
casos. Por consiguiente tenemos que dotarnos de alguna estrategia con la que
encontrar los redexes que deben ser contraidos en cada paso para alcanzar el
resultado deseado. Consideraremos dos tipos de estrategias (deterministas): las
secuenciales 0 monopaso (que seleccionan un dnico redex para ser reducido en
un paso de reescritura) y las paralelas (que seleccionan un conjunto de redexes
disjuntos para ser contraidos simultdneamente).

Definicion 2.7.7
Una estrategia de reescritura monopaso (multipaso) para un TRS R = (F, R)
es una funcion Fr : T(F,X) = T(F,X) que verifica
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1. Fr(t) =t sit es una forma normal y
2. t 9r Fr(t) (t 5% Fr(t)) en otro caso.

Si un término ¢ que no es una forma normal verifica s = Fx(t) para algin
término s, escribiremos ¢t — Fp S Una secuencia de reduccién t; — F,t22F,
--- se denomina una F'-secuencia.

Una estrategia Fr es estabilizante (normalizante) si para todo término ¢
estabilizable (normalizable) existe una Fg-secuencia tal que para algin ¢ > 1,
Fi,(t) es una forma estable (normal).

Cualquier estrategia de reescritura F'g para un TRS R = (F,R) puede
descomponerse en dos componentes [25, 141]: Fgr = (P, Rz). El componente
Pr : T(F,X) = [Occ] selecciona la lista de posiciones de redexes que deben
reducirse (una lista unitaria cuando la estrategia es secuencial). El componente
Rz : T(F,X) — [R] selecciona la lista de reglas que deben aplicarse [25]. Las
funciones Pr y R estdn sometidas a las siguientes restricciones:

1. Px(t) =[] siy sélo si Posg(t) =0, es decir, la estrategia siempre reduce
algo, salvo cuando ¢ es una forma normal (Posz(t) = 0).

2. Si Pg(t) = [u1,-..,un] entonces, asumiendo que Rz (t) = [aq,...,an],
se tiene que m = n, {u1,...,un} C Posr(t), u; || u; para 1l < i,j < n,
i # J,y tly, = oi(l;) parala regla a; : I; - r; cuando 1 < i < ny

Fr(t) = t[al (""1)]u1 T [Un(Tn)]un -

Debido a su propiedad de no ambigiiedad débil, para los TRS’s débilmente or-
togonales, la estrategia F'r viene determinada por completo por el componente
Pz [25], aunque no de forma univoca en el caso general. Sélo si el TRS R es
ortogonal, la eleccién de un redex concreto por Px fija una y sélo una regla
seleccionada por Ry para reducir ese redex. En el caso de los TRS’s cuasi
ortogonales y débilmente ortogonales todavia persiste cierto indeterminismo,
aunque se asegura que, cuando se dé la posibilidad de aplicar varias reglas, el
término que reemplazard al redex estard univocamente determinado, sea cual
sea la regla seleccionada para reducirlo. Por tanto, el indeterminismo en la elec-
cién de una regla de reescritura puede romperse sin mas que imponer un orden
total arbitrario sobre el conjunto de las reglas R del TRS y escoger la primera
regla de acuerdo con ese orden. Por consiguiente, cuando tratemos con TRS’s
(débilmente) ortogonales, entenderemos por estrategia de reescritura la restric-
cién al componente P de F'g. También supondremos que P devuelve conjun-
tos de posiciones en lugar de listas de posiciones, i.e., Pg : T(F,X) — p(Occ).
Esta formulacién de estrategia es mas natural y conveniente para el contexto en
el que se va a desarrollar el presente trabajo.

Una posicidn necesaria (needed) es aquella que sefiala la aparicién de un
redex necesario. Un redex en un término t es mecesario si es contraido, él
mismo o alguno de sus descendientes, en cualquier secuencia de normalizacién
de t [102, 113]. El resultado fundamental establecido por Huet y Lévy es el
siguiente.
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Teorema 2.7.8 [102] Sea R un TRS ortogonal. Todo término que no es una
forma normal contiene un redex mecesario para su normalizacion.

Este teorema posibilita la definicién de estrategias necesarias, es decir, que s6lo
reduzcan redexes necesarios. Las secuencias de reduccion que sélo contraen rede-
xes necesarios se denominan secuencias de reduccion necesaria. Estas secuencias
exhiben una propiedad importante.

Teorema 2.7.9 [102] Sea R un TRS ortogonal y t un término normalizable.
Toda secuencia de reduccion necesaria que parta de t es normalizante.

Por lo tanto, dado un término que posee una forma normal, la contracciéon
repetida de sus redexes necesarios conducird a esa forma normal. Lamentable-
mente dada una posicién p de un redex en un término ¢, en general, es indecidible
si t|, es un redex necesario para normalizar ¢ o no. Sin embargo, Huet y Levy
[102] demostraron que en una subclase de los TRS’s ortogonales, los llamados
TRS’s fuertemente secuenciales, al menos uno de los redexes necesarios de un
término puede computarse de modo efectivo. También demostraron que es de-
cidible (aunque muy complicado) saber si un TRS es fuertemente secuencial.
Asi pues, la propiedad de secuencialidad fuerte garantiza la existencia de una
estrategia (computable) de reduccién secuencial normalizante. En [18] se ha
introducido una estrategia eficiente para el cémputo de redexes necesarios, para
la clase de los TRS’s inductivamente secuenciales (ver apartado 2.9.4 para una
definicién de TRS inductivamente secuencial). Recientemente, se ha demostra-
do que la clase de los TRS’s inductivamente secuenciales coincide con la clase
de los TRS’s CB fuertemente secuenciales [97].

Finalizamos este apartado destacando que las secuencias de reduccién nece-
sarias son Optimas, en el sentido de que no realizan pasos de reduccién indtiles
(en implementaciones basadas en reduccién de grafos).

2.8 Sistemas de Reescritura y Razonamiento Ecua-
cional.

Como hemos mencionado, la légica ecuacional proporciona un soporte sintactico
para la definicién de funciones y el razonamiento ecuacional; de ahf su interés.
En este apartado se introducen dos temas: la relacién entre los TRS’s y las
teorias ecuacionales, y el problema de la unificacién seméntica.

Una ecuacidn es un par de términos (s,t), que representamos mediante la
expresion s = t. Cuando los términos contienen variables, éstas se suponen
cuantificadas universalmente. Dado un sistema de ecuaciones £, una teoria
ecuacional es el conjunto de ecuaciones que puede obtenerse por deduccién
utilizando el siguiente sistema de reglas de inferencia, en el que las ecuaciones
de £ son tomadas como axiomas.

Definicién 2.8.1 (Reglas de Inferencia de la Légica Ecuacional)
Sean s,t y r términos en T (F,X). Las reglas de inferencia bdsicas de la légica
ecuacional son:
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1. Reflexiva —

t=t
2. Simétrica s=t

=s
3. Transitiva %
4. Substitucién gt (V). (f € F Aar(f) = )
5. Instanciacién 0(3872(15) (Vo). o € Subst(F, X)
6. Ecuaciones P sis=t€E&

Por abuso de lenguaje, muchas veces hablamos de “la teoria ecuacional £” para
hacer referencia a la teoria ecuacional axiomatizada por £. Si una ecuacién
s =t pertenece a la teoria ecuacional £, se debe a que es deducible a partir del
conjunto &, y escribimos £ - s =t o bien s =¢ t. Puede darse una definicién
mas compacta del sistema de inferencia de la Definicién 2.8.1 en términos de
la nocién de “reemplazamiento de iguales por iguales” (ver [59]). La nocién de
reemplazamiento conduce al concepto de congruencia. Una relacidon de equiva-
lencia ~ sobre T (F,X) es una congruencia si para todo f € F, con ar(f) = n,
se cumple que f(s1,...,8,) ~ f(t1,...,t,) siempre que s; ~ t; parai =1,...,n.
Es facil probar que la relacién binaria =¢ sobre T (F, X), definida por el siste-
ma de inferencia de la Definicién 2.8.1, es la minima congruencia sobre T (F, X)
que contiene al conjunto de ecuaciones £ y es estable bajo substituciones. La
relaciéon =¢ puede extenderse a substituciones como sigue: 8 =¢ o si y sélo si
0(x) =¢ o(x) para todo z € X. También decimos que la substitucién 6 es més
E-general que la substitucién o, en simbolos 8 <¢ o, si existe una substitucién
v tal que vy o060 =¢ 0. Definimos 0 =¢ o [W] y 0 <g o [W] igual que antes, pero
restringiendo las substituciones al conjunto de variables W C X.

Como es habitual en 16gica, las construcciones sintacticas de la logica ecua-
cional cobran significado cuando se las interpreta en un dominio de discurso.
Aqui el dominio de interpretacién son las estructuras matematicas denomina-
das algebras. Dada una signatura F, un F-dlgebra es un par (A, F4), donde
A es un conjunto, denominado soporte, y F4 es un conjunto de operaciones tal
que por cada simbolo de funcién f € F, existe una operacién fu : A" (/) - A
en F4. Por abuso de lenguaje, muchas veces haremos referencia a un F-algebra
(A, F4) mencionando tnicamente el nombre del conjunto de soporte A. Inter-
pretar en la légica ecuacional consiste en seleccionar un F-lgebra A y realizar
una asignacion de valor a las variables, i.e., definir una aplicacién p4 : X — A.
Una asignacién puede extenderse al conjunto de los términos 7 (F, X) déndoles
significado en A. Una ecuacién s =t es verdadera en un F-dlgebra A si y sélo
si, para toda asignacion p4, se cumple que pa(s) = pa(t); los términos s y
t tienen el mismo significado en A, i.e., representan el mismo elemento en A.
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También decimos que la F-algebra A es modelo de la ecuacién t = s y escri-
bimos A =t = s. Un F-élgebra A es modelo de un conjunto de ecuaciones
& si es modelo de cada una de las ecuaciones que lo forman. Denotamos por
Mod(£) el conjunto de todas las F-algebras que son modelo de £. Diremos que
una ecuacién t = s es (Idgicamente) wvdlida si es verdadera en toda F-algebra
A € Mod(E), y escribiremos Mod(E) =t = s. Un F-élgebra de importancia
singular es la denominada dlgebra de términos bdsicos ° (T(F), Fr(r)), en la
cual Frm ={f: T(F)H) = T(F) | f € F}. La importancia de este dlgebra
radica en su propiedad de ser inicial para la clase de todas las F-algebras. Por
otra parte, el F-dlgebra cociente (7 (F)/ =¢) es inicial en la clase Mod(E) de
todas las F-algebras que son modelo del conjunto de ecuaciones £. Un algebra
inicial es un representante prototipico de una clase Class de F-dlgebras que
puede emplearse, en lugar de cualquier otra F-algebra A € Class, para estudiar
las propiedades de la clase Class. Formalmente, un F-algebra I es inicial en
una clase Class de F-algebras si y s6lo si I € Class y, para toda F-algebra
A € Class, existe un tinico homomorfismo h : I — A.

Un conocido teorema establecido por Birkhoff [40] pone en relacién los con-
ceptos seménticos de validez en Mod(€) y deducibilidad. Dicho teorema enun-
cia que, para todo conjunto de ecuaciones £ y términos s y ¢t en T(F,X),
Mod(€) E (s = t)siysblosi& F (s = t). Alternativamente, este
resultado también puede formularse en los siguientes términos.

Teorema 2.8.2 (Teorema de la Légica Ecuacional) Para todo conjunto de
ecuaciones £ se cumple:

1. (Correccién) para todo par de términos s yt en T(F,X),
Si& F (s = t) entonces (T(F)/ =¢) E (s = t);

2. (Completitud) para todo par de términos s yt en T (F),
Si(T(F)/ =¢) E (s = t) entoncesE F (s = t).

Por lo tanto, el teorema de Birkhoff establece la equivalencia entre la posibilidad
de deducir la igualdad de dos términos (sin variables) a partir de un sistema
ecuacional y la verdad de la correspondiente ecuacién en todos los modelos del
sistema ecuacional (o, alternativamente, en el algebra inicial cociente).

Ahora nos gustarfa relacionar los sistemas ecuacionales y los TRS’s, con el
fin de dotar a los primeros de un mecanismo de ejecucién eficiente. La idea es
automatizar la légica ecuacional, es decir, queremos responder a preguntas de
la clase!®

9Llamada universo de Herbrand en otros contextos, como la demostracién automatica de
teoremas y la programacion légica.

10Este problema recibe el nombre de “word problem” en la literatura inglesa. La restriccién
a términos bésicos viene aconsejada por la correspondiente restriccién impuesta en la direccién
de la completitud en el teorema de Birkhoff. Cuando se elimina la restricciéon de considerar
solamente términos bésicos, el problema planteado se denomina “problema de la validez”.
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dada una teoria ecuacional £ y una ecuacién s = ¢ formada por
términos bésicos, (Mod(£) E (s = t)? (o equivalentemente,
s =¢ t?),

utilizando como mecanismo operacional la reduccién de expresiones por rees-
critura. Dado que =¢ es la minima congruencia sobre T (F, X) que contiene el
conjunto de ecuaciones £ y es estable bajo substituciones, se puede comprobar,
a partir de la Definicién 2.7.1, que para el sistema de reescritura RE, resultante
de imponer cierta direccionalidad a las ecuaciones de &, la relacién de converti-
bilidad & e v =¢ coinciden '*. Esta es ya una relacién, sin embargo el hecho de
que la reescritura puede ir en las dos direcciones en la derivacién de s Sxe t es
una desventaja. La siguiente propiedad y un resultado establecido por Newman
vienen en nuestra ayuda.

Definicién 2.8.3 (Propiedad de Church-Rosser)
Un TRS R se dice que posee la propiedad de Church-Rosser si se cumple que:

Para todo s,t en T(F,X),s S tosiysolosislt.

Teorema 2.8.4 Un TRS R posee la propiedad de Church-Rosser si y solo si
R es confluente.

Asi pues, si el sistema R¢ es candnico, deducir la igualdad de dos términos s y
t (sin variables) a partir de un sistema ecuacional serd equivalente a comprobar
la igualdad sintéctica de las formas normales que se obtienen al reducir los
términos s y ¢ en Rf. Naturalmente, si el sistema R¢ es confluente, pero no
terminante, el proceso puede no terminar si uno de los términos s o t no posee
forma normal.

En el futuro no haremos distincién entre el sistema ecuacional £ y el TRS
RE que lo representa.

Un problema mas amplio que el de la validez de una ecuacién compuesta
por términos bésicos en una teoria ecuacional £, es el problema de la unifica-
cion semdntica o E-unificacion. Dados dos términos s y ¢, decimos que son
E-unificables si existe una substitucién o tal que o(s) =¢ o(t). La substitucién
o se denomina E-unificador de s y t. Por abuso de lenguaje, generalmente a la
substitucién o se le llama también solucidn de la ecuacién s = ¢. La unifica-
cién semdntica se corresponde con la unificacién sint4ctica cuando £ = ). En
el contexto de una teoria ecuacional &, el concepto de mgu se generaliza al de
conjuntos completos de £-unificadores. Un conjunto de substituciones © es un
conjunto completo de E-unificadores de dos términos s y ¢, si se satisfacen las
siguientes condiciones:

1En [59], a los sistemas para los que se cumple que é’RE = =¢ se les llama correctos y
completos para £. También en [59], se reserva la denominacién de “completo” para los sistemas
que cumplen los siguientes requisitos: a) finito (estos autores consideran la posibilidad de que
los TRS’s contengan un nimero infinito de reglas; cosa que nosotros excluimos por definicién);
b) terminante; ¢) Church-Rosser; y d) correcto y completo para £. Nosotros supondremos que
tratamos con TRS’s que cumplen al menos las propiedades (a), (¢) y (d)
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e Dom(#) C (Var(s) U Var(t)), para toda 6 € O.
e cada 8 € O es un E-unificador de s y t.

e Si 0 es un E-unificador de s y t entonces existe una 6 € O tal que 6§ <g
o [Var(s) UVar(t)].

Cada conjunto consistente en un mgu de los términos s y ¢ es un conjunto
completo de @-unificadores de s y t.

En el préximo apartado se introduce el narrowing como un algoritmo para
la E-unificacién en el contexto de los TRS’s. All{ estudiaremos las condiciones
para las que este algoritmo es completo (i.e, si 6 es un £-unificador de s y ¢,
entonces el narrowing encuentra al menos uno mas £-general).

2.9 Programacion Légico—Funcional.

Los lenguajes 16gico—funcionales pueden considerarse como extensiones de los
lenguajes funcionales con principios derivados de la programacion légica [174].
La mayoria de estos lenguajes integrados utilizan sistemas de reescritura co-
mo programas y alguna variante del narrowing como principio operacional. El
narrowing es una generalizacién del mecanismo operacional de la reescritura,
empleada en los lenguajes funcionales, con el fin de extender éstos con carac-
teristicas de la programacién logica: variables légicas, estructuras de datos par-
cialmente definidas y mecanismos de bisqueda deductiva no determinista. El
narrowing extiende el mecanismo de la reescritura sustituyendo el ajuste de
patrones por la unificacién, de forma que ambos coinciden cuando se emplean
sobre términos que no contienen variables. El narrowing proporciona comple-
titud en el sentido de la programacién légica (computacién de respuestas) asi
como también en el de la programacién funcional (computacién de wvalores o
formas normales).

En los préximos apartados profundizaremos en los aspectos sintdcticos del
lenguaje que vamos a considerar y en los princios operacionales que lo rigen.

2.9.1 Programas.

La sintaxis del lenguaje l6gico—funcional que utilizamos en la elaboracién de
este trabajo, esencialmente, es equivalente a la de (un subconjunto de) Babel
[138, 157], TOY [49] o Curry [96]. Abstraemos las caracteristicas sintécticas
del lenguaje diciendo que los programas son TRS’s basados en constructores y
ortogonales. Como se argumenté en el Apartado 1.1.2, ésta es una clase de pro-
gramas muy adecuada para la integracién de los lenguajes légicos y funcionales.
Los programas con los que tratamos pueden ser no terminantes.

Uno de los intereres primarios de los lenguajes 1égico—funcionales es la re-
solucién de ecuaciones. Como ya hemos indicado, una ecuacién es un par de
términos (s,t). Con el fin de aumentar la expresividad del lenguaje, extende-
mos la signatura F con un conjunto P de simbolos de funcién primitivos. El
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conjunto P se define como P = {=,A,=}, lo que permite manipular expre-
siones complejas conteniendo ecuaciones, que ahora podremos expresar como
un término s & t, conjunciones by A bs, y expresiones condicionales (guarda-
das) b = t, que también expresamos como términos. Asi pues, la signatura
extendida es F = C W D W P. Usualmente tratamos los simbolos de P como
operadores infijos. La semdntica de estos simbolos primitivos viene determina-
da por el siguiente conjunto de reglas predefinidas, que denotamos por STREQ
y que suponemos pertenecen a todo programa:
cxec — true % c€Cyar(c)=0
ozt xn) e, - 5Yn) — (@1 RY)A ... A (X RYn) %ceCar(c)=n
true ANz — =«
(true=>2z) — =«

Notad que las dos primeras “reglas” son en realidad esquemas de reglas, corres-
pondiendo a cada esquema tantas “realizaciones” como simbolos constructores
aparecen en R. La extension de un programa R con el conjunto de reglas STREQ
se denota por R4, i.e., Ry = (RU STREQ). Estas reglas son ortogonales y
definen la validez de una ecuacién como la igualdad estricta entre términos,
lo cual es comin en los lenguajes funcionales cuando los cémputos pueden no
terminar [79, 138, 157]. La igualdad estricta no posee la propiedad reflexiva,
i.e., no se cumple que t & t para todo término ¢. La igualdad estricta trata dos
términos s y ¢t como idénticos si y solamente si tienen como forma normal el
mismo término constructor basico, i.e., si s & t se reduce a true. La equivalencia
entre la reducibilidad al mismo término constructor bésico y la reducibilidad a
true, queda establecida en la siguiente proposicién.

Proposicién 2.9.1 [22] Sea R un programa. Un par de términos s y t son
reducibles por reescritura al mismo término constructor bdsico, utilizando las
reglas de R, si y solamente si s & t se reescribe a true usando las reglas del
programa R .

Notad que, aunque el modelo computacional béasico solamente emplea reglas
incondicionales, todavia es adecuado para soportar programas légicos, ya que
las reglas de reescritura condicionales I — r < C pueden simularse mediante
reglas incondicionales con expresiones guardadas | — (C = r) utilizando el
simbolo de funcién primitivo ‘=’ al igual que en el lenguaje Babel [157].

Por razones de simplicidad, suponemos que el operador ‘A’ es asociativo por
la derecha y que ‘a0’ tiene més precedencia (i.e., liga més) que ‘A’, y ‘A’ que
‘=’. Asi, por ejemplo, el término by A (b2 A b3) puede escribirse como by A by Abs
y el término ((t1 = s1) A (t2 = s2)) = t se escribe como t1 & s1 Aty = 53 = t.

En el siguiente apartado, para introducir los conceptos relativos al meca-
nismo del narrowing (sin restricciones), consideraremos como programas TRS’s
maés generales desde el punto de vista sintdctico (e.g., TRS’s que no cumplen
la disciplina de constructores, o cuyas reglas solapan — si bien, manteniendo la
propiedad de ser confluentes).
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2.9.2 Narrowing y Estrategias de Narrowing.

Esencialmente, el mecanismo del narrowing calcula una substitucién apropiada,
o, que cuando se aplica sobre el término en consideracion, t, éste puede ser
reducido en un paso de reescritura [94].

Ejemplo 5 Sean las reglas que definen el predicado menor o igual “<” sobre los
nimeros naturales representados por los términos formados usando los simbolos

“y .

constructores “0” y sucesor “s”:

0<N — true
s(M) <0 — false
s(M)<s(N) - M<N

El término s(X) < Y puede reducirse a true instanciando Y a s(Y'1), para
aplicar la tercera regla, seguida de la instanciacion de X por 0, para aplicar la
primera regla:

{¥/s(y 1} {x/0}

s(X)<Y X <Y1 true

Es habitual definir un paso de narrowing de la forma siguiente, que se corres-
ponde con la definicién de paso de reescritura, pero sustituyendo el mecanismo
de ajuste de patrones (“matching”) por el de unificacion:

Definicién 2.9.2 (Paso de Narrowing)

Sea R un TRS. Sean t y s términos. Decimos que t se reduce por narrowing a
s si existe una posicion p € FPos(t), una (variante renombrada aparte de una)
regla de reescritura R =1 — r de R y una substitucion o tal que:

e 0 =mgu({t|, =1}) (i.e., o es el unificador mds general de t|, y1), y
o s=o(t[r]p).

R, .
Escribimos que t [P, 0] s o, simplemente, t ~> s.
Algunos autores [22, 163] no exigen que las substiciones computadas, o, sean

unificadores méas generales, sino sélo que sean unificadores. Con este enfoque,

[p,R,0] . . .. .
t "~ s es un paso de narrowing si p es una posicién no variable de ¢ y

o(t) —p,r s. Esta esla definicién més general que puede darse de paso de narro-
wing. La Definicién 2.9.2 tiene la ventaja de que los unificadores mas generales
pueden computarse de forma tnica, mientras que existen muchos unificadores
independientes. Sin embargo, eliminar la restriccién de que la substitucién o
sea un unificador mas general es un requisito indispensable en la definicién de
algunas estrategias de narrowing (ver mas adelante).

Definiciéon 2.9.3 (Derivacién de Narrowing)

Sea R un TRS y t un término. Decimos que existe una derivacion de narrowing
. . . _ [p1,R1,01] [p2,R2,02] [Pn,Bry0n]

det a s, sieriste una secuencia de pasost =ty ~ t1 ~ e ~

tn = s. Escribimos que t ~>* s, donde 0 = 0, 0...009001. Decimos que s es el

resultado de la derivacidn, con respuesta (parcial) o. Decimos que el par (s,o)

es la salida de la derivacion.
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La Definicién 2.9.3 pone de manifiesto que los programas légico—funcionales
permiten tanto el cémputo de un resultado como la obtencién de una respuesta.
En particular, la seméntica esperada de muchos lenguajes 16gico—funcionales
[49, 79, 96, 157], al igual que sucede con los lenguajes funcionales, se basa en el
cémputo de términos constructores bésicos (también denominados valores'?).
Recuperando una términologia proveniente de la programacion légica, en ocasio-
nes hablaremos de derivacidn de éxito para referirnos a las derivaciones t ~»* s
cuyo resultado s es un valor. Diremos que la correspondiente respuesta, restrin-
gida a las variables del término inicial, oyy,,(5), €s una respuesta computada. Las
derivaciones (finitas) que no conduzcan a un valor se veran como incompletas.
Hablaremos de derivacion de fallo cuando, ademas, el resultado de la derivacién
es una forma irreducible que no es un valor. Las derivaciones de narrowing para
un término pueden representarse mediante un drbol de bisqueda (posiblemente
infinito) ramificado finitamente.

Definicién 2.9.4 (Arbol de Narrowing)

Dado un TRS R y un término t, un drbol de narrowing para t en R, denotado
7(t,R) (o simplemente 7, cuando el término y el TRS sean evidentes por el
contexto), es un drbol etiquetado, (N,~,A), donde N es un conjunto de nodos
etiquetados por los términos obtenidos al probar pasos de narrowing, ~» es la re-
lacion de narrowing en un paso, y A es un elemento distinguido de T, etiquetado
por el término t, llamado la raiz de 7.

En lo que sigue no haremos distincién entre los nodos y los términos que los
etiquetan. Cada una de las ramas del drbol de narrowing T representan una de
las posibles derivaciones de narrowing a partir del término situado en la raiz.
Asi pues, las hojas de 7 representan el resultado de la computacién. Siguiendo a
Lloyd y Shepherdson [137], adoptamos la convencién de que cualquier derivacién
es potencialmente incompleta y, por lo tanto, también lo serdn los arboles a los
que den lugar. La Figura 5.1 es un ejemplo de representacién de un arbol de
narrowing, en la que se ha seguido el convenio usual de etiquetar los arcos con el
nombre de la regla del TRS con la que se da el paso, senalando con un subrayado
el término (en la posicién) que se reduce.

Inicialmente el narrowing se utilizé como un medio para resolver ecuacio-
nes. Fue en los trabajos pioneros de [184] donde se introdujo por primera vez
el narrowing como medio para la obtencién de un conjunto de soluciones a un
problema de £-unificacién. Lo que autoriza el uso del narrowing para la resolu-
cién de ecuaciones es su condicién de ser un procedimiento correcto y completo
para la -unificacién.

Definicién 2.9.5

Dado un TRS R (perteneciente a una clase de TRS’s) y la teoria ecuacional
E={l=r]| (0 — r) € R} por él generada, decimos que el algoritmo de
narrowing es:

12En el contexto de la programacién funcional, suele utilizarse la palabra wvalor refiriéndose,
tnicamente, a los términos constructores bdésicos. Sin embargo, en un contexto légico—
funcional, en ocasiones, extenderemos el concepto de valor a los términos constructores (po-
siblemente con variables).
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1. Correcto: Si (s ~ t) ~5* true es una derivacion de narrowing entonces
o(s) =¢ o(t) (i.e., o es un E-unificador de s y t).

2. Completo: Sio(s) =¢ o(t) entonces existe una derivacion de narrowing
(s t) & true tal que 0 <g o [Var(s) U Var(t)].

donde s y t son términos.

La propiedad de completitud indica que, dado un E-unificador o de s y ¢, el
narrowing computa una respuesta § mas £-general. También, esta propiedad
puede expresarse diciendo que el narrowing computa un conjunto completo de

E-unificadores Or = {Ovar(s)uvar(r)) | (8 = t) Ly true}. Empleando la no-
menclatura de la programacién logica, hablamos del conjunto de éxitos (success
set) del objetivo ecuacional (s & t) en el programa R. En general el narrowing
es correcto, sin embargo, para lograr la completitud deben imponerse ciertas
restricciones a los TRS’s con los que se tratan, asi como al tipo de resultados y
respuestas obtenidos. El narrowing'® es completo para TRS’s canénicos [103].
En la programacién légico—funcional, es habitual restringir la atencién sobre las
respuestas normalizadas (i.e., aquellas cuyo rango estd formado por términos
en forma normal). Considerar solamente las respuestas normalizadas estd jus-
tificado ya que, en un contexto funcional, los “valores” que estamos buscando
son siempre términos constructores y por lo tanto normalizados [58]. La res-
triccidén a respuestas constructoras es suficiente en la préactica; de otro modo,
al considerar como “solucién” substituciones mas gerales, podriamos incurrir
en el riesgo de que estas contuvieran expresiones no evaluadas o indefinidas.
El narrowing es completo para TRS’s confluentes cuando nos restringimos a
substituciones normalizadas [147]. En este caso, ademds, podremos eliminar el
subindice “€” del orden “<g” y emplear el preorden de méaxima generalidad
“<” en la Definicién 2.9.5.

Estrategia de Narrowing.

En general, el procedimiento de narrowing es indeterminista, debido a la existen-
cia de dos grados de libertad: la eleccién del subtérmino a reducir y la eleccién
de la regla. Esto conduce a un espacio de biisqueda demasiado amplio. Se han
disefiado muchas estrategias para reducir el tamafo del espacio de bisqueda,
eliminando algunas derivaciones inutiles. En este contexto, es habitual definir
el concepto de estrategia como una aplicacidén ¢ que asigna a cada término ¢
un conjunto de posiciones p(t) C FPos(t) para las que puede darse un paso
de narrowing, i.e., una estrategia es una restriccién del espacio de busqueda.
Dado que pueden aplicarse varias reglas del TRS sobre una posicién p seleccio-
nada por la estrategia , es conveniente generalizar el concepto de estrategia

13En el caso del narrowing sin restricciones Ry, la extensién de R para tratar con la
igualdad, denota el conjunto R U {z = =z — true}. Esto permite tratar la unificacién
sintdctica como un paso de narrowing, utilizando la regla “x =~ x — true” para computar

mgu’s. Entonces s ~ ¢ s true si y sélo si 0 = mgu({s ~ t}).
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para devolver ternas formadas por la propia posicién p, la regla del TRS R y la
substitucién o aplicada al dar el paso de narrowing.

Definicién 2.9.6 (Estrategia de Narrowing)

Una estrategia de narrowing es una aplicacion ¢ que, para un término t, compu-
ta el conjunto de ternas (p, R,0), donde p € FPos(t), R= (Il = r) es la regla
del TRS utilizada para dar el paso de narrowing y o una substitucion unificadora
de t|, yl .

Dado un término ¢ y una regla R = (I = r) del TRS R, decimos que ¢ [e{f(f]
o(t[r],) es un paso de narrowing que respeta la estrategia o, si (p, R, o) € ¢(t).
Si el conjunto ¢(t) contiene un solo elemento, decimos que el paso de narrowing

. . . ., [p1,R1,01]
es determinista. De forma semejante, diremos que una derivaciént =tq =~
[p2,R2,02] [PnsRn,0n] . . o
t1 Ao, LA Tty = s, respeta la estrategia ¢, y escribimos ¢ ~5,* s,

si cada uno de sus pasos es un paso de narrowing que respeta la estrategia (.
Decimos que un término ¢ es evaluable de manera determinista bajo la estrategia
p, si cada paso de narrowing en una derivacién a partir de ¢ que respeta ¢, es
determinista.

Una propiedad importante que debe cumplir toda estrategia es que siga
manteniendo, bajo determinadas condiciones, la completitud del cdlculo. Una
clasificacién de las diferentes estrategias y estudios detallados sobre las condi-
ciones que debe cumplir un programa para que una determinada estrategia sea
correcta y completa, pueden encontrarse en [94] y en [149].

Para evitar computaciones innecesarias y posibilitar el empleo de estructuras
de datos infinitas, muchos trabajos se han centrado en el estudio de las estra-
tegias de evaluacidon perezosa [23, 79, 96, 138, 157]. En el siguiente apartado
introducimos la estrategia de narrowing perezoso, que es correcta y completa
para la clase de programas definida en el Apartado 2.9.1. Consideraremos que
los programas se ejecutan respetando la estrategia de narrowing perezoso. Des-
pués, estudiaremos la estrategia de narrowing necesario a efectos de precisar la
relacién entre ambas. El narrowing necesario es correcto y completo para una
subclase de los programas bajo consideracién, la subclase de los programas in-
ductivamente secuenciales, sobre los cuales se satisface, ademés, una propiedad
de optimalidad que formalizaremos posteriormente. En lo sucesivo, omitiremos
el subindice “+” que denota a los programas extendidos con el conjunto de
reglas STREQ. Asi pues, salvo que se diga lo contrario, R es indicativo de R ..

2.9.3 Narrowing Perezoso.

La evaluacién perezosa es una caracteristica esencial de los lenguajes logico—
funcionales, ya que facilita una mayor expresividad, al permitir la definicién de
funciones parciales y no estrictas y la utilizacion de expresiones infinitas. El

14Habitualmente la substitucién o se exige que sea un unificador mds general, i.e., ¢ =
mgu({l = t|p}). Hacemos esta salvedad para permitir estrategias, que como la estrategia de
narrowing necesario, computan substituciones que no son necesariamente unificadores mas
generales.
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narrowing perezoso reduce las expresiones comenzando por las posiciones mas
externas (“outermost”) sobre las que se puede dar un paso de narrowing. Los
pasos de narrowing sobre posiciones més internas solamente se realizan si son
demandados (por el patrén de la lhs de alguna regla) y contribuyen a un paso
de narrowing posterior sobre una posicién méas externa. Dado que la nocién
de “posicién demandada” no es dnica, se han propuesto diferentes estrategias
de narrowing perezoso [23, 119, 138, 157, 174]. En lo que sigue, especificamos
nuestra estrategia de marrowing perezoso, que es similar en lo esencial a la
presentada en [157].

Las siguientes definiciones son necesarias para nuestra formalizacién de la
estrategia de narrowing perezoso. Esta formalizacién aparecié por vez primera
en [8]. Comenzamos caracterizando una clase particular de problema de unifi-
cacién que se presenta debido al hecho de trabajar con programas CB y lineales
por la izquierda.

Definicién 2.9.7 (Problema de Unificacién Lineal)
Un problema de unificacion lineal es un par de términos:

<f(d17)dn)7f(t177tn))7

donde f(dy,...,d,) es un patrén lineal que mno comparte variables con
(tla . 7tn)

Resolvemos los problemas de unificacién lineal utilizando el algoritmo pre-
sentado en [157], donde el caso en el que un intento de unificacién no tiene éxito
debido a que se produce una colisién entre un simbolo constructor ¢ y uno de
operacién f, no se ve como un fracaso, sino como una demanda de una mayor
evaluacién de f. Esto difiere con respecto al algoritmo de unificacién sintictica
estdndar [125]. Lo que sigue es una reformulacién del algoritmo de unificacién
para problemas de unificacién lineal presentado en [157]. Debido a la linealidad
de los patrones que aparecen en las lhs’s de las reglas de los programas, no se
precisa de ningin mecanismo de “occur-check”.

Definicién 2.9.8 (Configuracién LU)
Una configuracién LU es un par (U, o), donde U es un conjunto {dy |1 t1,...,

dn In tn}, siendo di,...,d, términos constructores lineales que no compar-
ten variables y o una substitucion. Los términos dy,...,d, (respectivamente,
t1,...,t,) se denominan términos lhs (términos rhs) de U.

Generalizamos la aplicacién de una substitucién ¢ sobre un conjunto
{d1 {1 t1,...,dn In tn} enlaforma obvia: o(U) = {o(dy) 1 o(t1),...,0(d
o(tn)}.

oU =
n) dn

Definicién 2.9.9 (Relacién de Unificacién — )
Definimos la relacidn de unificacion —|y, entre configuraciones LU, como la
relacion mds pequena que satisface:
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1. ({e(d1,-.-,dm) du c(t1, ..., tm)}UU,0) —LU
({dl iu.l tl, sy dm lu.m tm} U Ua U)’
donde (c¢/m) € C,m > 0.

2. ({2 lut}UU,0) =y ({2/t}(U),{z/t} 0 0),

dondet ¢ V.

({dJu 2} VU, 0) =y ({2/d}(U),{z/d} 0 o).

4. ({c(dl,...,dm) Ju Cl(tl,...,tp)}UU,O') —*LU ({fail},a),
donde (c/m), (¢/p) € C, ¢ % &, y m.p >0,

@

Notad que la relacién de unificacién —| j estd bien definida, en el senti-
do de que partiendo de una configuracién LU que cumple los requisitos de la
Definicién 2.9.8 se obtiene otra configuracién LU que también los cumple.

Definicién 2.9.10 (Configuracién Inicial LU)
Sea un problema de unificacion lineal (f(d1,...,dy), f(t1,...,t,)). La configu-
racién inicial LU es: (Uo, 00) = ({d1 ~L1 t1,---, dn an tn}; ’Ld)

Un problema de unificacién lineal (LU) puede tener éxito (success), fallar
(fail) o quedar suspendido. Cuando queda suspendido, devuelve el conjunto
de posiciones que se demandan (demand) para una evaluacién posterior. For-
malmente, dada una configuracién LU irreducible, (U,0), una posicién u es
demandada, si (c(di,...,dm) du 9(t1,...,tp)) € U.

Definicién 2.9.11 (Comportamiento de — j)

Sea T = (f(d1,...,dpn), f(t1,...,tn)) un problema de unificacion lineal. Sea
(Uo,00) = ({d1 41 t1,...,dn In ta},id) ={y (U,0)A Ly, el proceso de uni-
ficacidn lineal que conduce a la configuracion irreducible (U,o). Definimos la
funcidn LU(T) como sigue:

(Succ, o) siU =10
) (FaL,0) si U = {fail}
Lu) = (DEMAND, P) en otro caso,

donde P es el conjunto de posiciones demandadas

Como en los procedimientos de prueba de la programacién 1égica, suponemos
que las reglas que se utilizan en el proceso de unificacién lineal siempre contienen
variables frescas (i.e., las reglas se suponen “renombradas aparte”). Esto supone
que todas las substituciones computadas son idempotentes. Introducimos el
simbolo “<«” para indicar que una regla R perteneciente a un TRS R se toma
como una variante renombrada aparte y escribimos R < R.

Los siguientes lemas establecen propiedades interesantes de la relacién de
unificacién — y introducida en la Definicién 2.9.9.

Lema 2.9.12 Sea (U,0) una configuracion LU. Sea la transicion de un paso
(U,0) =1u (U',0"), donde U' # {fail}. Entonces:

1. Las variables en los términos lhs de U’ estdn incluidas en el conjunto de
variables de los términos lhs de U.
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2. Si los términos lhs de U no comparten variables con los términos rhs de
U o con o, entonces los términos lhs de U' no comparten variables con
los otros términos lhs o con los términos rhs de U', ni con o' 15.

Prueba. La primera parte del enunciado de este lema es inmediata por la Defi-
nicién 2.9.8 de configuracién LU y la Definicién 2.9.9 de relacién de unificacién
lineal. Para la prueba de la segunda parte consideramos tres casos:

1. Sise aplica la regla (1) de la Definicién 2.9.9, entonces el resultado se sigue
de forma inmediata.

2. Supongamos que se aplica la regla (2) de la Definicién 2.9.9, y considere-
mos la transicién (U, 0) = ({z |, t}UU*,0) =v {z/t}HU*),{z/t}o0o) =
(U',0"). Ya que los términos lhs de U no comparten variables con los
otros términos lhs, por definicién de configuracién LU, o con los términos
rhs de U, entonces U’ = {z/t}(U*) = U*, y entonces U’ C U (por lo que
Var(U") C Var(U)). Més atdn, ya que los términos lhs de U’ no comparten
variables con o, x y t, entonces no comparten variables con o’.

3. Consideremos ahora que se aplica la regla (3) de la Definicién 2.9.9, enton-
ces la transicién es (U,0) = ({d |, 2} UU*,0) =uv ({z/d}(U*),{z/d} o
o) = (U',0"). Ya que los términos lhs de U no comparten variables con los
otros términos lhs, por definicién de configuracién LU, o con los términos
rhs de U, o con o, entonces la substitucién {z/d} no instancia los términos
lhs de U*, y asi las variables de los términos lhs de U’ estén incluidas en
el conjunto de variables de los términos lhs de U, con mas precisién, el
conjunto de las variables que aparecen en los términos lhs de U’ es la di-
ferencia del conjunto de las variables que aparecen en los términos lhs de
U y Var(d), de manera que los términos lhs de U’ no comparten variables
con los otros términos lhs o los términos rhs de U’, ni con o’.

O

Es importante notar que, como consecuencia del Lema 2.9.12, la regla (2)
de la Definicién 2.9.9 de relacién de unificacién —| | puede simplificarse de la
siguiente forma: ({z }, t} UU,0) =y (U,{z/t} o o), donde t ¢ V. En efecto,
z & Var(U).

Lema 2.9.13 Sea {I,s) = (f(dy1,...,dk), f(t1,-..,tk)) un problema de unifica-
cién lineal. Sea (Up,id) = ({d1 1 t1,-..,dk & tr},id) =y (Un,0n) una de-
rivacion LU, donde U, # {fail}. Entonces, para cada x,y € Dom (o var(s))s
con x £y, on(z) es un término constructor lineal que no comparte variables ni
con s ni con Var(on(y)), y Var(on(x)) C Var(l).

Prueba.  Probamos este lema por induccién en el nimero de pasos n de la
derivacién LU. Ya que el caso base n = 0 es trivial, pasamos a considerar el caso
inductivo n > 0.

15Fsto es, no comparten variables ni con el domino ni con el rango de o’.
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Supongamos (Uo,id) —fy (Un-1,0n-1) = (Un,on), n > 0, con U, #
{fail}. En primer lugar, ya que las condiciones del Lema 2.9.12 se cumplen
para la configuracién inicial (Up,id), mediante la aplicacién reiterada de este
lema, obtenemos que los términos lhs de U,_1 no comparten variables ni con
los otros términos lhs ni tampoco con los términos rhs de U,_1, 0 con o,_;.
Mas aln, también por el Lema 2.9.12, las variables en los términos lhs de cada
configuracién U;, 0 < i < n, provienen del término (estandarizado aparte) |
que no comparte variables con s. También notad que los términos lhs de cada
configuracién U; son términos constructores lineales, ya que son subtérminos de
Il que no son instanciados a lo largo de la derivacion.

Consideremos el dltimo paso (U,—1,0n-1) —Lu (Un,0n). Distinguimos tres
casos:

1. Si se aplica la regla (1) de la Definicién 2.9.9, entonces el resultado se sigue
directamente por la hipétesis de inducién, ya que o, = o,,—1.

2. Supongamos que se aplica la regla (2) de la Definicién 2.9.9, y conside-
remos la transicién (Up—1,0n-1) —1u (Un,0on), donde (Up—1,0,-1) =
({z du t} UU* 0n1) ¥ (Un,on) = ({2/tHU*),{z/t} 0 on—1). Ya que
x & Var(op-1), entonces o, = op—1 U {z/t} y, puesto que z € Var(l),
entonces o, = op_1[Var(s)], y el resultado se sigue por la hipétesis de
inducién.

3. Consideremos ahora que se aplica la regla (3) de la Definicién 2.9.9, y la
transicion es (Up—1,0n-1) =1u (Un,0n), donde (Up—1,0n-1) = ({d du
2} UU* 0n-1) y (Un,on) = ({z/t}HU*),{z/t} 0o 0n—1). Tenemos que
considerar dos casos:

(a) Sea x € Var(l). Por la hipétesis de inducién, los términos en el
codominio de On—1jyar(s) SON términos constructores lineales que no
comparten variables ni con s ni tampoco entre ellos mismos. Ademis,
para toda 2 € Dom(0n_1var(s)), Var(on—1(x)) € Var(l). Por el
Lema 2.9.12, d no comparte variables con o,_1 y, por lo tanto, los
términos en el codominio de o, y,y(5) sON constructores lineales, no
comparten variables y, para toda € Dom(onyar(s)), Var(on(z)) C

Var(l).

(b) Sea x € Var(s). Por la hipé6tesis de inducidn, la variable z no aparece
en ningin término en el codominio de o,,—1 Var(s)? Y asi o, = op_1 U
{z/d}[Var(s)]. Ahora d es un constructor lineal, Var(d) C Var(l)
y, por el Lema 2.9.12, d no comparte variables con ¢,,_;. Por consi-
guiente, el resultado se sigue directamente por hipétesis de induccidn.

O
Vamos a definir la estrategia de narrowing perezoso que empleamos para
computar el conjunto de posiciones perezosas de un término ¢. Informalmente,

la funcién A4y (t) devuelve el conjunto de ternas (p, Ry, o) tal que p € FPos(t)

69



es una posicién perezosa de t que puede ser reducida por narrowing mediante
la regla Ry, utilizando la substitucién o. Suponemos que las reglas de R estdn
numeradas como Ry,..., R,,.

Definicién 2.9.14 (Estrategia de Narrowing Perezoso)

Definimos la estrategia de narrowing perezoso como una funcion M.y que,
aplicada a un término t, computa el conjunto de ternas {p, Ry,c), siendo p €
FPos(t) una posicion perezosa de t, Ry = (I — r1) es una regla (renombrada
aparte) de R y o una substitucidn, como sigue:

)‘lazy (t) = UZlZI )‘—(ta A: Rk)
A(t,p,Rr) = si Head(ly) = Head(t|p) entonces
en caso de que LU((lg,t|p)) =
(Succ,0):  {(p,Ri,0)}
(Fail,@) : 0
(Demand, P) : U, ep Ukzy A-(£,p-¢, Ri)
sino {

Como ya se ha mencionado, existen varias fuentes de indeterminismo en el
célculo de narrowing: la eleccién del subtérmino reducible (redex) sefialado por
la posicién p y la eleccién de la regla del programa Rjy. Ambas, son fuentes
de indeterminismo “don’t-know”, lo que significa que, en general, todos los
posibles puntos de eleccién deben explotarse para asegurar la completitud del
proceso. El narrowing perezoso es fuertemente completo (“strong complete”
[91, 150, 151]) con respecto a substituciones constructoras para TRS’s CB y
ortogonales [157, 94]. La completitud fuerte significa que la seleccién de un
subconjunto de posiciones perezosas dentro de los subtérminos ¢; de un término
conjuntivo t; Ats A ... At, puede realizarse de forma “don’t-care”. Por lo tanto,
podemos seleccionar las posiciones perezosas del subtérmino ¢; y desestimar el
resto de posiciones perezosas en los subtérminos ¢;, con j # ¢. En particular,
el subtérmino ¢; seleccionado para su inspecciéon puede ser el que, poseyendo
un subconjunto de posiciones perezosas, se encuentre mas a la izquierda en la
conjuncién. Nosotros simulamos esta selecciéon “don’t-care” introduciendo en
los programas una unica regla para definir el simbolo de funcién predefinido
“A” (i-e., true Ax — x), que garantiza que se seleccionard el subconjunto de
posiciones perezosas situado més a la izquierda en un término conjuntivo.

Después de este trabajo preparatorio, ya estamos en disposicién de definir
formalmente qué se entiende por narrowing perezoso (LN, del inglés Lazy Na-
rrowing).

Definicién 2.9.15 (Narrowing Perezoso)

Definimos el narrowing perezoso como un sistema de transicion etiquetado cuya
relacién de transicion ~>nC (T X Nazy(T) X T) es la relacion mds pequenia que
satisface:

P, R,0) € Ngzy(t) N R=(l 7)< R

7R7
t[p"”Lazl o(t[rly)
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. [p1,R1,01] [p2,R2,02] [Pn,Rn,on] . - .
Si sg ~in 81 ~FLn ... ~ALN . Sp, €SCTibimos, sg ~rpx* sp, siendo

0 = 0p0...00%00; y hablamos de que existe una derivacidn de narrowing
perezoso para el término sg con resultado (parcial) s, y respuesta o. Principal-
mente, estamos interesados en aquellas derivaciones que conducen a un término
constructor y en la restriccién de las respuestas a las variables del término ini-
cial.

Ejemplo 6 Consideremos de nuevo las reglas que definen el predicado “<” en
el Ejemplo 5, junto con las siguientes reglas que definen la adicidn sobre los
numeros naturales:

0+N —- N
s(M)+ N — s(M+N)

Entonces el narrowing perezoso evalia el término X < X+ X aplicando un paso
de narrowing sobre la posicion A, con la primera regla de “<”, o aplicando un
paso de narrowing sobre la posicion 2, ya que el argumento X+ X es demandado
por la sequnda y la tercera reglas de “<”. De este modo, pueden darse tres pasos
de narrowing perezoso diferentes a partir del término inicial:

X<X+X {{:;013 true
x<x+x X% <o
X <x+x WBET s < s(M + (M)

Notad que el sequndo paso puede considerarse en cierto sentido superfluo, ya que
conduce al mismo resultado (true) con la misma respuesta que el primer paso.
Este hecho introduce una fuente de ineficiencia en la estrategia de narrowing
perezoso, que también se pone de manifiesto en otros contextos.

Para programas CB y ortogonales, resolver una ecuacién e = (s =~ t) con-
siste en hallar los valores de las variables que permiten reducir los términos s y
t a un mismo término constructor. Por consiguiente, en este contexto, conside-
rando la Proposicién 2.9.1, una solucidon de una ecuacién e es una substitucién
o tal que o(e) se reescribe a true usando las reglas del programa. La estrate-
gia de narrowing perezoso es completa con respecto a la igualdad estricta para
substituciones constructoras:

Teorema 2.9.16 [157] Sea R un programa CB y ortogonal, e una ecuacion,
y o una substitucion constructora que es una solucion para e. Entonces existe

’
. ., . o
una derivacion de narrowing perezoso e ~>,y* true tal que o' < o [Var(e)].

Notad que hemos hecho desaparecer el subindice £ de la expresién “o’ <g

o [Var(e)]” ya que en nuestro contexto tratamos, solamente, con respuestas
constructoras y, por tanto, normalizadas [147].

Para finalizar este apartado, presentamos una propiedad interesante de esta
estrategia que utilizaremos mas adelante.
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Proposicién 2.9.17 Sea un programa R y un término s. Sea D = (s ~spx* 1)
una derivacion de narrowing perezoso para s en R. Entonces, para toda x,z €
Dom(01yar(s)), conx # z, se cumple que o (x) y o(z) son términos constructores
lineales, y Var(o(z)) N Var(c(2)) = 0.

Prueba. Sea D = (s = s [pl’«’ilg‘,’vl] s1 [pi’&ZL’?] ...[”"’«’3";;"] sp = 1)y
0 = 0p0...001. Primero hay que notar que opyar(s) = Tnryar(s,_y) © -+ ©
O1Var(sy)- Ahora, por el Lema 2.9.13, para todo par de variables distintas
z,2 € Dom(0ijyar(s;_,)), 0i(®) es un término constructor lineal que no com-
parte variables ni con s;—1 ni con ¢;(2), y Var(o;(z)) C Var(l;) (siendo I; la
lhs de la correspondiente regla R;), para i = 1,...,n. Por consiguiente, los
términos en los codominios de o11yar(sy)s - - - TnVar(s,_,) DO COmMparten varia-
bles y, por tanto, los términos en el codomino de o1y,r(s) son también términos
constructores lineales que no comparten variables. O

2.9.4 Narrowing Necesario.

En lo que sigue, vamos a resumir los resultados fundamentales relativos a la
estrategia de narrowing necesario [16, 22, 23]. El narrowing necesario es una
estrategia que se basa en la seleccién de las posiciones necesarias més externas
(“outermost”) de un término para dar un paso de narrowing, de modo que so-
lamente se dan pasos inevitables para el cémputo de un resultado o la solucién
de una ecuacién. El naerrowing necesario es destacable por sus propiedades de
optimalidad con respecto a la longitud de las derivaciones de éxito (en imple-
mentaciones basadas en grafos) y el ntimero de soluciones computadas.

El narrowing necesario se define para la clase de los programas inductivamen-
te secuenciales. Esta clase de programas es un subconjunto de los programas
CB ortogonales y recientemente se ha probado que coincide con la clase de los
programas CB fuertemente secuenciales [97]. Para proporcionar una definicién
precisa de esta clase de programas y de la estrategia de narrowing necesario,
introducimos el concepto de arbol definicional. En lugar de la definicién original
[18], presentamos una definicién “declarativa” introducida en [19] y [20] que es
mas 1til para la demostracién de ciertas propiedades que deseamos estudiar.

Definicién 2.9.18 (Arbol Definicional)

Un &rbol definicional de un conjunto finito de patrones lineales S, es un con-
Junto no vacio P de patrones lineales ordenado por el orden < (de generalidad
relativa estricta) y que cumple las siguientes propiedades:

Propiedad de la raiz: Ezxiste un elemento minimo pattern(P), que denomina-
mos patrén del drbol definicional.

Propiedad de las hojas: Los elementos maximales, llamados hojas, son los ele-
mentos de S. Los elementos no maximales se denominan ramas.

Propiedad de los padres: Si m € P, m # pattern(P), entonces eriste un inico
n' € P, llamado padre de 7 (y m se denomina hijo de '), tal que ' < =
y no existe otro patrén ' € T(CUF,X) conn' < 7" < 7.
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x]<v

0<Y — true s(X')S

$(X") <0 = false s(X')<s(Y)—- X' <Y’

Figura 2.2: Arbol definicional para la funcién “<”

Propiedad inductiva: Dado un patrén = € P\S, existe una posicion o en w con
7|o € X (llamada posicién inductiva) y constructores ci,...,¢, € C con
¢i # ¢j para @ # j, tal que, para todo mi,...,m, que tiene por padre
am, m = wei(z,...,2n;)]o (donde x1,...,z,, son variables nuevas y
distintas) para todo 1 <i < n.

Si R es un TRS ortogonal y f una funcién definida, con ar(f) = n, deci-
mos que P es un drbol definicional de f, si pattern(P) = f(z1,...,2,), donde
Z1,...,%Zn son variables distintas y las hojas de P son todas (y dnicamente)
variantes de las lhs’s de las reglas de R que definen f.

Definicién 2.9.19 (Inductivamente Secuencial)

Sea f una funcion definida en un TRS CB, R. La funcion f se dice que es
inductivamente secuencial si eziste un drbol definicional para f. Un TRS R se
denomina inductivamente secuencial si todas las funciones que se definen en R
son inductivamente secuenciales.

Un TRS inductivamente secuencial puede verse como un conjunto de arboles
definicionales, cada uno de los cuales define un simbolo de funcién. Dado el
indeterminismo existente en la formaciéon de los arboles definicionales, puede
haber més de un arbol definicional para una funcién inductivamente secuencial.
En lo que sigue, para cada funcién definida que sea inductivamente secuencial,
supondremos fijado su arbol definicional entre uno cualquiera de los varios exis-
tentes. Como ya se ha indicado, no todo TRS ortogonal y CB es inductivamente
secuencial. Notad, por ejemplo, que el TRS de Berry [112]

f(X,a,b) — ¢

donde a, b y ¢ se consideran simbolos constructores, es claramente un TRS CB
ortogonal pero no es inductivamente secuencial, ya que es imposible construir
un arbol definicional para f. Una representacién grafica de los arboles defi-
nicionales puede facilitar su entendimiento. Es habitual asociar a cada nodo
un patrén y marcar, mediante un recuadro, cada posicién inductiva de una ra-
ma. Finalmente, las hojas contienen las reglas correspondientes. La Figura 2.2
ilustra el arbol definicional para la funcién “<” del Ejemplo 5.
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Ahora estamos en disposicién de definir qué entendemos por estrategia de
narrowing necesario (NN, del inglés Needed Narrowing). La descripcién que
realizamos de la estrategia de narrowing necesario, extraida de [16] (y similar
a la que aparece en [20]), es ligeramente diferente a la presentada en [23], pero
conduce a los mismos pasos de narrowing necesario en una derivacién'.
Definicién 2.9.20 (Estrategia de Narrowing Necesario) Sea R un TRS
inductivamente secuencial. Sea t un término encabezado por un simbolo de ope-
racion y P un drbol definicional con pattern(P) = w tal que m < t. Definimos
una aplicacion A de términos y drboles definicionales a conjuntos de ternas (po-
sicidn, regla, substitucidn) como el menor conjunto que satisface las siguientes
propiedades. Consideramos dos casos para P:

1. Si 7w es una hoja, i.e., P = {r}, y (m = r) < R, entonces A(t,P) =
{A,m = r,id)}.

2. Sim es una rama, considerar la posicion inductiva o de m y un hijo m; =
mlei(x1, ... xn)]o € P. Sea P; = {n' € P | m < w'} el drbol definicional
donde todos los patrones son instancias de m;. Entonces consideramos los
stguientes casos para el subtérmino t|,:

(p,R,007) sitlp=x€X,7={z/ci(x1,...,24)},
y (p7 R, U) € )‘(T(t)’ Pl)!

)‘(ta,P) > (pa R,O’O’id) si tlo :ci(tla---atn) y (p: R, U) € )\(tipi);

(0'p, R,O’ ° ld) si tlo = f(tla .t '7tn)1 f €F y (p7 R: 0') € A(t|0’fpl)
donde P’ es un drbol definicional para f.

Informalmente, el narrowing necesario aplica una regla si es posible (caso 1) o
comprueba los subtérminos correspondientes a las posiciones inductivas de una
rama (caso 2): si dicho subtérmino es una variable, queda instanciada con el
constructor de un hijo (formando lo que denominamos un enlace de substitucidn
adelantada); si ya es un constructor, procede con el hijo que le corresponde
(aquél que en la misma posicién inductiva presenta un término constructor
plano encabezado por el mismo simbolo constructor); si es una funcién, se evalia
aplicando recursivamente la definicién de estrategia de narrowing necesario. Asi
pues, esta estrategia difiere de otras estrategias perezosas en la instanciacién
de variable libres mediante substituciones adelantadas, lo cual hace posible el
céomputo de respuestas que no son unificadores més generales.

Al computar los pasos de narrowing necesario para un término ¢ encabezado

por un simbolo de funcién f, tomamos el arbol definicional P de f y calculamos

A(t,P). Entonces, para cada (p,] = r,0) € A(t,P), el paso t’fii%,’:,v o(t[r]p) es

un paso de narrowing necesario.

161,3 estrategia A de la Definicién 2.9.20 computa las mismas ternas que la estrategia original,
definida en [23], si en las substituciones nos restringimos a las variables del término inicial y no
tenemos en cuenta los posibles renombramientos de variables. Para que la Definicién 2.9.20 se
ajuste exactamente a la original, basta hacer que, en el punto (1), A(¢,P) devuelva {(A, 7 —
rymgu(t,m))} en lugar de {{A, 7 — r,id)}.
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Ejemplo 7 Consideremos, de nuevo, las reglas para “<” y “+” del Ejemplo 6.
Entonces, la estrategia A\ computa para el término X < X + X el siguiente
conjunto de ternas:

{(A,0 < N — true, {X/0}), (2,5(M) + N — s(M + N),{X/s(M)})}
que se corresponden con los siguientes pasos de narrowing:

X<X+X {rﬁ/,?,i, true

X <x+x FLO sy < s(M + s(0))

La comparacion de estos pasos de narrowing con los de las derivaciones obte-
nidas en el Ejemplo 6, nos muestra que el narrowing necesario solamente da
pasos necesarios para el computo de una respuesta.

En lo que sigue, resumimos una serie de propiedades interesantes de la estra-
tegia de narrowing necesario que nos seran muy utiles en el futuro. La primera
proposicién muestra que cada substituciéon en un paso de narrowing necesario
instancia solamente variables que aparecen en el término inicial. Antes de pre-
sentar esta proposicién, reparemos en que, en cada paso recursivo i durante el
cémputo de A, componemos la subtitucién actual 9; (que puede ser la iden-
tidad) con las computadas en las llamadas recursivas previas ¥y o --- o ¥;_1.
De este modo, cada paso de narrowing necesario puede representarse como
(p,R,¥; 0 ---01), que denominamos representacién candnica de un paso de
narrowing necesario. Como en los procedimientos de prueba de la programa-
cién légica, suponemos que los drboles definicionales siempre contienen variables
frescas cuando se emplean en el computo de un paso de narrowing. Esto supone
que todas las substituciones computadas son idempotentes.

Proposicién 2.9.21 [16] Si (p, R,9r 0---001) € A(t,P) es un paso de narro-
wing necesario, entonces, para i = 1,...,k, se tiene que ¥; = id o bien 9¥; =
{z/c(z1,...,2,)} (donde 1, ...,z, son variables distintas) con x € Var(¥;_1 0

0y (8).

Se debe observar que de la Proposicién 2.9.21 se deriva que los términos
c(z1,--.,2y) del rango de las substituciones ¥9; son constructores planos lineales
y, puesto que las variables z;,...,z, provienen de reglas renombradas aparte
del programa, no comparten variables con otros términos del rango de otras
substituciones ¥; con ¢ # j. Notad también que, si ¢; = {z/c(z1,...,2,)}, da-
do que z € Var(9;_1 o---09,(t)), la variable z puede pertenecer a las variables
del rango de los componentes ¢; (con j < i) hallados previamente.

Corolario 2.9.22 Sea R un programa inductivamente secuencial, yt y s dos
términos. Si D = (t ~ e s) es una derivacion de narrowing necesario, enton-
ces para todo par de variables distintas x,y € Dom(oryarw)), o(z) y o(y) son
términos constructores lineales que no comparten variables.

Prueba. Por induccién en el nimero de pasos de la derivacién D.
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1. Caso base (n = 1). La derivacién D es de un sélo paso t[e(f}f J]V s. Por defi-

nicién de paso de narrowing necesario y la Proposicién 2.9.21, los términos
del rango de la susbtitucién ¢ son constructores lineales que no comparten
variables.

2. Caso inductivo (n > 1). La derivacién D tiene longitud n

_ [Pl,Rl,G'l] [p2aR270'2] [pannvan] _
t=80 ~nn 81 NN .- NN Sp =8,

donde ¢ = 0, 0...00% 007. Ahora podemos dividir la derivacién D en
dos partes:

7

_ e * [pn7Rn7an]
t=58) NN Sn-1 NN Sn =S,

donde ¢’ = 6,—1 0...00;. Notad también que, si R; = I; — r;, entonces
Sp—1 = Op_1(- .- (o2(01(s0[r1]p: )[T2]ps - - )["n-1]pn_.)- Porlo que, si z €
Dom(a'), entonces © & Var(s,_1). Por consiguiente, teniendo en cuenta la
aclaracién anterior y el hecho de que las reglas del programa se renombran
aparte, Dom(a’') N Dom(o,) = 0. Asi pues, por definicién de composicién
de substituciones, oryar) = (0 © (va(w( t)) U Onvar(t)-

Por hipotesis de induccién, para todo par de variables x e y distintas de
Dom(0yy,(1y)s l0s términos o'(z) y o'(y) son constructores lineales que
no comparten variables. Ademds, las variables de los términos del rango
de 0'}yar () son variables que provienen de reglas renombradas aparte R;
de R (con i < n).

Por la Proposicién 2.9.21, los términos del rango de opnpar(s,_,) SO cons-
tructores lineales que no comparten variables entre ellos. Tampoco con
los términos del rango de o'tyar(r), Ya que las variables que aparecen en
el rango de ontyar(s,_,) son variables nuevas que provienen de la regla
renombrada aparte R,. En particular, los términos del rango de oy yar(s)
son constructores lineales que no comparten variables entre ellos, ni con
los términos del rango de o’ War(t)-

Por otro lado, las variables de Dom(o,,) son variables del término s, 1 0
variables nuevas que provienen de la regla renombrada aparte R,. Esto
es, 0n = (Tnar(sn_1)) U OnVar(R,)- Entonces, la composicién de o’y (¢)
con oy, siempre introduce subterminos del rango de oy yar(s,_;) que, COMo
ya hemos dicho, son constructores lineales que no comparten variables
ni con los términos del rango de o'1yg. ) ni con los otros términos del
rango de oppy,r(r)- Por consiguiente, los términos del rango de opyer(r)
son constructores lineales que no comparten variables.

O

Para programas inductivamente secuenciales, el narrowing necesario es co-
rrecto y completo con respecto a ecuaciones estrictas y substituciones construc-
toras como solucién de dichas ecuaciones. Mas ain, el narrowing necesario no
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computa soluciones redundantes. Estas propiedades se formalizan en el siguiente
teorema:

Teorema 2.9.23 [23] Sea R un programa inductivamente secuencial y e una
ecuacion.
1. (Correccidn) Si e ~un* true es una derivacién de narrowing necesario,
entonces o es una solucion para e.

2. (Completitud) Para cada substitucidn constructora o que es una solucion

7
. . ., . . g
de e, eziste una derivacién de narrowing necesario e ~»yy* true con o' <

o [Var(e)].

’
.. . . o [ . .
3. (Minimalidad) Si e ~yn* true and e ~»yn* true son dos derivaciones de
narrowing necesario distintas, entonces o y o' son independientes (i.e.,
existe al menos un x € Var(e) tal que o(x) # o'(z)).

2.9.5 Narrowing Normalizante.

Una mejora importante de la relacién de narrowing se consigue mediante la
introduccién de pasos de reescritura, generalmente hasta alcanzar una forma
normal, después (o antes) de cada paso de narrowing. Llamaremos narrowing
normalizante a esta variante del narrowing, que fue denominada simplemente
narrowing por Fay [68] y més tarde narrowing normal por Réty [175].

Definicion 2.9.24 Un paso de narrowing normalizante con respecto a un TRS
R, denotado t <5 t'|., consiste en un paso de narrowing t ~» t' sequido por una
secuencia de normalizacion t' —%, t.

La optimizacién que se acaba de introducir es importante, ya que el narro-
wing normalizante reduce el indeterminismo en las derivaciones de narrowing:
la normalizacién de un término puede realizarse de un modo determinista gra-
cias a que cada secuencia de reescritura conduce al mismo resultado, si el TRS
es canénico. Ademds, es util aplicar pasos de reescritura entre pasos de na-
rrowing, siempre que sea posible, ya que los pasos extra de reescritura pueden
transformar un espacio de bisqueda infinito en otro finito, ahorrando una gran
cantidad de tiempo y espacio de almacenamiento en memoria [93]. Por otra
parte, como se ha mostrado en [72], el narrowing normalizante permite que los
programas légico—funcionales puedan ser ejecutados maés eficientemente que los
correspondientes programas 16gicos (puros). También, la preferencia por los pa-
sos deterministas de reescritura permite la eliminacién de algunas caracteristicas
extralégicas de los lenguajes de programacién légicos, como es el operador de
corte de PROLOG [93, 96]: en concreto, los pasos de reescritura permiten elimi-
nar, de una forma segura'”, algunos puntos de eleccién (también denominados
puntos de vuelta atrds — backtracking) en una implementacién secuencial del
algoritmo de narrowing, produciéndose un efecto similar al que proporciona el
corte dindmico (dynamic cut) de Loogen y Winkler [139].

17Esto es, sin perder soluciones.
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La idea de explotar cémputos deterministas mediante la inclusién de pasos
de normalizacién se ha aplicado a la mayoria de las estrategias de narrowing sin
pérdida de completitud (e.g. narrowing bésico [99, 175], narrowing innermost
[72] y narrowing bésico innermost [99]).

Hanus [93] ha mostrado cémo pueden realizarse pasos deterministas de rees-
critura (que él denomina pasos de simplificacidon) entre pasos indeterministas
de narrowing perezoso, sin perder la completitud. La simplificacién del término
a evaluar, aplicando las reglas de reescritura, puede hacerse con cualquier es-
trategia de reduccidn, si el conjunto de reglas es terminante. Sin embargo,
en presencia de funciones no terminantes, un proceso de simplificacién arbi-
trario puede destruir la completitud de la estrategia de narrowing perezoso.
Para evitar este problema, una solucién muy simple es emplear solamente un
subconjunto terminante de las reglas del programa cuando se utilizan para la
normalizacién'®. Dado que narrowing perezoso es completo sin simplificacién,
no es necesario realizar pasos de reescritura con todas las posibles reglas del
programa, de forma que podemos restringirnos a un subconjunto cualquiera;
por conveniencia, a uno que sea terminante.

En el ejemplo 15 del Apartado 4.1 se muestra como la inclusién de pasos de
normalizacién en la estrategia de narrowing perezoso, no solamente mejora la
eficiencia del proceso de evaluacién parcial sino que también mejora el grado de
especializacién obtenido para los programas légico—funcionales.

18En el caso de considerar TRS’s condicionales como programas, se necesita el requisito
adicional de reglas decrecientes (decreasing) [93].
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Capitulo 3

Evaluacion Parcial y
Especializaciéon de
Programas
Légico-Funcionales.

La evaluacion parcial (PE, del inglés Partial Evaluation) es una técnica de trans-
formacién de programas, también conocida con el nombre de especializacion de
programas. Algunos temas centrales de la evaluacién parcial son la obtencién
de generadores de generadores de programas asi como la transformacién de pro-
gramas para su optimizacién con respecto a ciertos datos de entrada; de ahf el
nombre de especializacion. Contrariamente a lo que sucede con otras técnicas de
transformacién de programas [48, 164], el proceso de evaluacién parcial puede
automatizarse completamente pero, por contra, la evaluacién parcial consigue
menores mejoras en la eficiencia de los programas especializados. La evaluacién
parcial ha sido aplicada intensivamente tanto a los lenguajes imperativos como
a los declarativos y extensivamente a una gran variedad de problemas concretos
(ver [108] para una panoramica general sobre el drea y su marco de aplicacién).
En este capitulo definiremos con precisién el concepto de evaluacién parcial
y nos ocuparemos de sus principales técnicas y de los problemas que se plantean,
haciendo énfasis en la especializacién de programas légico—funcionales.

3.1 Evaluacion Parcial.

La idea de especializar funciones con respecto a uno o varios de sus argumentos
es ya vieja en el campo de la teoria de funciones recursivas, donde recibe el
nombre de proyeccion. Esta posibilidad estd contenida en el teorema s-m-n de
Kleene [111] que establece que, dada una funcién computable f € F"*™ tal que
f:8"™ — S se cumple que:
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1. la funcién fe,,. .., : S™ — S, tal que

fel,...,en(dla"-adm) = f(ela"';enadla"';dm);

es computable;

2. la funcién de orden superior f* : F"T™ x §™ — F™  tal que

f*(fa €1,--- ;en) = fe1,...,en;
es computable;

Ejemplo 8 Dada la funcién de dos argumentos plus : IN> — IN, definida como
plus(z,y) = x +y, puede especializarse si el valor de x es conocido e igual a 2,
transformdndose en una funcién pluss : IN — IN, tal que pluss(y) =2 + y.

Se debe notar que simplemente se substituyen los valores conocidos por los
correspondientes pardmetros formales de una funcién; no se realiza ningin
computo. Ademds, en este proceso, que recuerda a la currificacién de fun-
ciones en los lenguajes funcionales, el objetivo de lograr una mayor eficiencia
estd ausente. Los problemas de eficiencia eran irrelevantes para las investiga-
ciones efectuadas por Kleene, centradas en establecer los limites entre lo que es
o no es computable. El hecho es que la técnica propuesta por Klenee produce
funciones especializadas que se comportan, en algunos casos, “peor” computa-
cionalmente que las originales. Por otro lado, la evaluacién parcial trabaja con
programas (textos) mas bien que con funciones matematicas. Por consiguiente,
la evaluacién parcial es una técnica que va mas alld de la simple proyeccién de
funciones matematicas.

La evaluacion parcial establece cémo ejecutar un programa cuando sélo cono-
cemos parte de sus datos de entrada. De forma maés precisa, dado un programa
P y parte de sus datos de entrada in1, el objetivo de la evaluacién parcial es
construir un nuevo programa P;,, que cuando se le introduce el resto de los
datos de entrada in2, computa el mismo resultado que P produce procesando
toda su entrada (in1 + in2). Esto dltimo asegura la correccién de la trans-
formacion efectuada. El programa que realiza el proceso de evaluacién parcial
recibe el nombre de evaluador parcial y el resultado de la evaluacién parcial, el
programa P;,,, se denomina programa espectalizado, programa evaluado parcial-
mente o también programa residual. La idea que se esconde detras del proceso
de evaluacién parcial consiste en: i) realizar tantos cémputos como sea posible
en tiempo de evaluacién parcial, haciendo uso de los datos de entrada conocidos
in1, también denominados datos estdticos (por contraposicién con los datos de
entrada desconocidos in2, que son denominados datos dindmicos, y que s6lo son
conocidos en tiempo de ejecucién del programa residual); ii) generar cédigo rela-
cionado con aquellos calculos que no puedan realizarse por depender de los datos
de entrada desconocidos. Asi pues, un evaluador parcial realiza una mezcla de
acciones de cémputo y de generacién de cddigo; esta es la razén por la que Ers-
hov denomind a la evaluacién parcial computacién mizta (mized computation).
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Para cumplir estos fines la evaluacién parcial utiliza, ademés de la computacién
simbdlica, algunas técnicas bien conocidas provenientes de la transformacién de
programas [48], procurando su automatizacién:

1. Definicién: permite la introduccién de funciones nuevas o la extension de
las existentes; si las funciones estan definidas por reglas, da la posibilidad
de introducir reglas nuevas, i.e. para un programa R, si no existe ninguna
regla l; — r1 € R tal que [; solape con [» entonces la regla I, — 2 puede
emplearse en el proceso de transformacion.

2. Instanciacién: permite especializar una funcién asignando datos de entra-
da conocidos a sus argumentos; si suponemos que la funcién estd definida
por reglas de reescritura, hace posible la instanciacién de reglas aplicando
substituciones, i.e. sil — r € R y 8 es una substitucién, entonces la regla
6(1) — 6(r) puede emplearse en el proceso de transformacién.

3. Desplegado (unfolding): permite el reemplazamiento de una llamada a
funcién por su respectiva definicién; nuevamente, si la funcién estd de-
finida por reglas de reescritura, tendremos que si ly - r1 € Ry I —
C[0(11)] € R entonces la regla ls — C[6(r1)] puede emplearse en el proce-
so de transformacién.

4. Plegado (folding): como su nombre indica, es la transformacién inversa del
desplegado, es decir, el reemplazamiento de cierto fragmento de cédigo por
la correspondiente llamada a funcién; sily - r € Ry la - Cl0(r1)] € R
entonces la regla Iy — C[6(l1)] puede emplearse en el proceso de transfor-
macién.

De entre estas técnicas, la evaluacién parcial hace uso intensivo del desplegado
como su herramienta de transformacién fundamental. Una técnica especifica
empleada en la evaluacién parcial es la denominada especializacion de puntos
de control del programa (program point specialization), que combina definicién
y plegado. En un lenguaje imperativo un punto de control es una etiqueta del
programa; en un lenguaje declarativo puede considerarse que es la definicién de
una funcién o predicado. La idea es que una etiqueta o una funcién del pro-
grama P pueda aparecer en el programa especializado P;,, en varias versiones
especializadas, cada una correspondiente a datos determinados en tiempo de
evaluacion parcial. Otra de las técnicas empleadas por la evaluacién parcial es
la abstraccion, consistente en generalizar una expresion; en cierto sentido, puede
verse como la transformacion inversa de la instanciacién y puede caracterizarse
en términos de un proceso de definicién al que le sigue uno de plegado [10, 181].

Ejemplo 9 Sea el fragmento de un programa P que computa la funcion x™:

pow(0,X) — 1
pow(N,X) = X * pow(N — 1, X)

Intuitivamente, podemos considerar que un evaluador parcial es un programa
que realiza automdticamente una serie de transformaciones como las definidas
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anteriormente y que consigue la optimizacion del programa original para una
clase de datos de entrada. Si queremos especializar el programa para el dato de
entrada conocido N = 3, los pasos que podria realizar un hipotético evaluador
parcial serian:

% Definicién

pow3(X) = pow(3,X)

% Instanciacién, desplegado y computacién simbdlica

pow(3,X) = X xpow(3 —1,X)

pow(3,X) = X * pow(2, X)

pow(3,X) = X x (X * pow(2 — 1, X))
pow(3,X) = X x (X * pow(1, X))
pow(3,X) = X * (X * (X * pow(l — 1, X)))
pow(3,X) = X x (X * (X * pow(0, X)))
pow(3,X) = X x (X x (X 1))

pow(3,X) = X x (X x X)
% Desplegado final
pow3(X) — X * (X x X)

conduciendo al programa especializado Pj

pow3d(X) = X * (X x X)

que computa la funcion x3.

En este ejemplo no ha sido necesaria la especializaciéon de puntos de control,
incluyendo pasos de plegado, debido a que el programa especializado no contiene
llamadas a funcién. Tampoco se han requerido pasos de abstraccién.

Un tema importante relativo a los evaluadores parciales es su capacidad
para reestructurar los puntos de control. La reestructuracién de puntos de
control (control restructuring) tiene que ver con las relaciones que se establecen
entre los puntos de control del programa original y los del programa residual.
En la nomenclatura de [87] podemos distinguir las siguientes capacidades de
reestructuracién:

e Monovariante: cualquier punto de control del programa original da lu-
gar, como mucho, a un punto de control en el programa residual; “como
mucho” quiere decir que un punto de control del programa original pue-
de desaparecer (i.e., da lugar a cero puntos de control) en el programa
residual.

e Polivariante: cualquier punto de control del programa original puede dar
lugar a uno o mas puntos de control en el programa, residual.

e Monogenético: cualquier punto de control del programa residual se pro-
duce a partir de un dnico punto de control del programa original.

e Poligenético: cualquier punto de control del programa residual se produce
a partir de uno o mas puntos de control del programa original.
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3.1.1 Correccién de la Evaluaciéon Parcial.

Antes de seguir adelante, conviene introducir uno de los temas més relevantes
dentro de la evaluacién parcial, el de la correccion' de la misma. A este respecto
hay dos puntos a tratar: la correccién semdntica (i.e., la preservacién de la
seméantica operacional) y el control de la terminacién.

Comenzaremos discutiendo la correccién semantica de la evaluacién parcial.
Con el fin de formalizar este concepto en un marco general, se introducen las
siguientes suposiciones y notaciones estindares [108], que serdn ttiles en éste
y en el préximo subapartado. Vamos a tratar con diversos lenguajes; emplea-
remos las letras L,S y T para referirnos, respectivamente, a un lenguaje de
implementacién, a un lenguaje fuente y a un lenguaje objeto. Denotaremos
por D el conjunto de los datos que pueden pasarse como valores a un progra-
ma, incluyendo también los textos que forman los programas. Supondremos
que suministramos listas de datos como entrada para los programas; denota-
remos por D* el conjunto de todas las listas que pueden formarse a partir de
los elementos de D. Suponemos que la semdantica de los lenguajes que emplea-
mos estd definida por una seméntica operacional (no especificada), en la que
los computos se realizan mediante una secuencia de instrucciones que producen
cambios de estado (si los lenguajes son imperativos), o mas genéricamente, me-
diante deduccién aplicando ciertas reglas de inferencia. Si P es un programa en
un lenguaje L, entonces [P]r denota el significado del programa P escrito en el
lenguaje L. El significado del programa se establece como una funcién parcial
[PlL : D* = D U{L} tal que si in € D* entonces

out = [P]L(in)

siendo out € D el resultado de ejecutar P para la entrada in; el valor de out es
1 (indefinido) cuando la ejecucién del programa P no termina.

Supongamos un programa fuente P al que se suministra la entrada de datos
estatica e, conocida previamente, y la entrada de datos dindmica d, conocida
con posterioridad. Entonces definimos la evaluacién parcial de P, utilizando un
evaluador parcial Spec mediante la ecuacién:

P. = [Spec]i ([P, e]).

Definicién 3.1.1
Supuesto que el proceso de evaluacion parcial termina, decimos que un evaluador
parcial es:

1. Correcto

si y sélo si para toda entrada dindmica d € D, [P.]r(d) = out implica
que [P]s([e,d]) = out (i.e., si out es una respuesta computada por P,
entonces también es una respuesta computada por P.).

1Se ha empleado la palabra castellana “correccién” como traduccién de la palabra inglesa
“correctness”, que engloba los significados de soundness (correccién) y completeness (comple-
titud). Dado que la palabra inglesa “soundness” también se ha traducido al castellano como
“correccién”, puede crearse cierta confusién semdntica en algunos momentos, que el lector
sabrd dilucidar por el contexto.
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2. Completo

si y solo si para toda entrada dindmica d € D, [P]s([e,d]) = out im-
plica que [P.]r(d) = out (i.e., si out es una respuesta computada por P
entonces también es una respuesta computada por P,.).

Los conceptos de correccién y completitud se han definido en un sentido fuerte?,
de forma que si un evaluador parcial es correcto y completo, podemos establecer
la identidad semdantica entre el programa especializado y el original. Esto es, se
cumple que

[Pe]r(d) = [Pls([e; d]),

para cada entrada dindmica d € D. En palabras, P y P, computan las mismas
respuestas (salidas).

El control de la terminacién es un problema, crucial en el &mbito de la eva-
luacién parcial. La no terminacién es un comportamiento indeseable para una
herramienta que pretende la optimizaciéon automaética de programas. La no
terminacién del proceso de evaluacién parcial puede producirse por una de las
siguientes razones:

1. Un intento de construir una instruccidn, una expresién, o en general una
estructura infinita.

2. Un intento de construir un programa residual que contenga infinitos puntos
de control (etiquetas, procedimientos, funciones definidas o predicados).

La causa ultima de este comportamiento es la misma: un fallo en la estrategia
de desplegado que emplea el evaluador parcial [107]. En cualquier caso, la
no terminacién hace que un evaluador parcial sea poco aceptable para su uso
por parte de un usuario inexperto, y completamente inaceptable para su uso
como herramienta de generacién automadtica. Para asegurar la terminacién de
la evaluacién parcial, la mayoria de los evaluadores parciales mantienen durante
el proceso de especializacién una historia de la computacion, que permite su
consulta a la hora de tomar decisiones sobre si desplegar una expresiéon o no;
y, en caso de que no, cémo realizar el plegado para especializar la expresién o
saber si hay que abstraer, convirtiéndola en una expresién mas general. Existen
varios compromisos que deben tenerse en consideraciéon cuando realizamos la
evaluacién parcial: desplegar con suma liberalidad puede llevar al problema (1),
dando lugar a un tiempo de especializacién infinito y a la no generacién de un
programa residual; generar expresiones residuales demasiado especializadas (i.e.,
conteniendo demasiados datos estaticos) puede conducir a un programa residual
infinito y, por lo tanto, a la aparicién del problema (2); en el otro extremo,
generar expresiones residuales demasiado generales puede hacer perder toda la
especializacién, obteniéndose programas residuales que son (esencialmente) el
programa original sin especializar. Ser conscientes de los aspectos que acabamos

2En el Apartado 3.3.1 se presenta una nocién de correccién y completitud débil para el
caso concreto de un lenguaje légico—funcional.
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de comentar ha permitido distinguir dos niveles de control en el problema de
la terminacién de la evaluacién parcial [145] que, en buena medida, pueden ser
abordados de forma independiente: el llamado control local, asociado con el
punto (1); y el llamado control global, asociado con el punto (2).

Un aspecto relacionado con el problema de la terminacién es el de la preci-
sidn [126], entendiendo por tal la obtencién del maximo potencial especializa-
dor. Aqui, también podemos distinguir dos niveles: el nivel de precision local,
asociado con el desplegado de una expresién y el hecho de que puede perder-
se potencial para la especializacion si se detiene el desplegado de la expresiéon
demasiado pronto (o demasiado tarde); y un nivel de precisidn global que estd
asociado al numero de puntos de control especializados, en general disponer
de un programa residual con el mayor nimero de puntos de control especia-
lizados con respecto a una variedad de datos estdticos conducird a una mejor
especializacion.

Como puede apreciarse, el control de la evaluacién parcial ofrece aspectos
que pueden entrar en conflicto, como son el de la terminacién y el de la preci-
sion. Un buen algoritmo de evaluacion parcial debe asegurar la correccién y la
terminacién mientras minimiza las pérdidas de precision.

Por dltimo, decir que cuando un evaluador parcial, en el supuesto de que
termina, genera un programa residual semdanticamente equivalente al original,
se habla de correccion parcial. Si ademds de generar un programa residual
semanticamente equivalente al original, termina cualquiera que sea la circuns-
tancia, se habla de correccion total.

Volveremos sobre todos estos problemas mas adelante, planteando técnicas
concretas que permitan dar solucién a los mismos en el contexto de los programas
integrados.

3.1.2 Evaluacion Parcial y Generacion Automatica de Pro-
gramas.

En este apartado formalizamos el concepto de evaluador parcial, lo que nos per-
mite establecer relaciones interesantes entre la evaluacién parcial y la generacién
automadtica de programas.

Para establecer la propiedad esencial que caracteriza a un evaluador parcial
de una manera formal, supongamos un programa fuente P al que se suministra,
la entrada de datos estatica ¢n1 y la entrada de datos dindmica ¢n2. Entonces
podemos describir el cémputo (del resultado) en un paso mediante la ecuacién,

out = [P]s([in1,in2])

y el cémputo (del resultado) en dos pasos, utilizando un evaluador parcial Spec
mediante las ecuaciones

Py, = [Spec]r([P,in1])
out [Pina]T(in2).
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Combinando estas ecuaciones se obtiene una definicidn ecuacional del evaluador
parcial Spec :

[P]s([in1,in2]) = [[Spec]L ([P, in1])]r (in2)

donde, si una parte de la ecuacién estd definida, también lo estard la otra y con el
mismo valor. De estas ecuaciones también se desprende que el evaluador parcial
puede estar escrito en un lenguaje de implementacién L, tener como entrada un
programa P escrito en un lenguaje fuente S, y producir como salida un programa
especializado escrito en un lenguaje objeto® T. Si el evaluador parcial, escrito
en un lenguaje L, admite como entrada programas también escritos en L, se
dice que es autoaplicable. La capacidad de autoaplicacién posibilita la escritura
de evaluadores parciales que puedan especializarse a si mismos. Si bien éste es
un tema de gran interés dentro del campo de la evaluacién parcial, no cae dentro
de los objetivos de esta tesis. Cuando solamente se emplea un lenguaje en la
discusién, los subindices pueden eliminarse obteniéndose la siguiente ecuacién
simplificada:

[P]([in1,in2]) = [[Spec]([P,in1])](inz2)

La definicién ecuacional del evaluador parcial nos permite poner en relacién
los conceptos de interpretacion, compilacién y evaluacién parcial. Primeramen-
te, nétese que un intérprete es un programa Int, escrito en un lenguaje L, que
puede ejecutar un programa Fuente en un lenguaje S junto con sus datos de
entrada in. En simbolos,

[Fuente]s(in) = [Int]L([Fuente,in)),

que es la ecuacién de definicién de un intérprete Int para S escrito en L. Un
compilador es un programa Comp, escrito en un lenguaje L, que genera un
programa Objeto en un lenguaje T. En simbolos,

Objeto = [Comp]r (Fuente),

que es la ecuacién que define un programa Objeto. El efecto de ejecutar el
programa Fuente sobre los datos de entrada in se consigue, una vez realizada
la compilacién, ejecutando el programa Objeto con los datos de entrada in,

[Fuente]s(in) = [Objeto]r(in).

Combinando estas ecuaciones obtenemos la definiciéon de un compilador Comp
de S a T escrito en L,

[Fuente]s(in) = [[Comp] L (Fuente)]r(in)

Ahora pueden resumirse las capacidades de la evaluacién parcial para la gene-
racion automdtica de programas mediante la siguiente proposicién.

3Posiblemente un lenguaje méquina, si el interés primordial fuese el incremento de la
eficiencia del programa especializado con respecto al original.
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Proposicién 3.1.2 (Proyecciones de Futamura) Sean Spec un especializa-
dor de L o T escrito en L, e Int un intérprete para S escrito en L.

e Primera proyeccién: Objeto = [Spec]r([Int, Fuente])
o Segunda proyeccion: Comp = [Spec]r([Spec, Int])
o Tercera proyeccion: Cogen = [Spec]r([Spec, Spec])

Estas ecuaciones, aunque sencillas de probar (ver [108]), no son féciles de en-
tender intuitivamente. La primera de ellas indica que se puede compilar un
programa, F'uente especializando su intérprete Int con respecto a dicho progra-
ma, Fuente. La segunda dice que se puede obtener un compilador mediante
autoaplicacién del evaluador parcial, i.e., especializando el propio Spec con
respecto a un intérprete Int. La tercera establece que Cogen es un gene-
rador de compiladores, que transforma un intérprete en un compilador, i.e.,
Comp = [Cogen]r(Int). Asi pues, la evaluacién parcial permite la compilacién
(primera proyeccién), la generacién de compiladores (segunda proyeccién) y la
generacién de generadores de compiladores (tércera proyeccion).

3.1.3 Objetivos de la Evaluacién Parcial.

Aunque en este apartado discutiremos diversos objetivos de la evaluacién par-
cial, para nosotros la principal motivacién de la evaluacién parcial es el aumento
en la eficiencia (speedup) de los programas. Debido a que parte de los cémputos
se han realizado previamente, en tiempo de evaluacién parcial, esperamos que
el programa especializado sea més rapido que el programa original. Es comin
realizar una medida del aumento de la eficiencia, obteniendo la razén entre el
tiempo de ejecucién del programa original y del especializado [108, 107]. An-
tes de describir con precisién el concepto de eficiencia necesitamos la siguiente
notacién [107]: dado un programa P y una de sus entradas in € D, timep(in)
es el tiempo para computar [P]g(in). Los tiempos de ejecucién pueden medir-
se empleando diferentes unidades, ya sea el numero de ciclos consumidos para
ejecutar el programa en un determinado computador, el nimero de operaciones
elementales realizadas en la ejecucién del programa, o bien el nimero de mili-
segundos transcurridos desde que comienza hasta que termina la ejecucién del
programa.

Definicién 3.1.3 (Eficiencia)

Sean P un programa, escrito en un lenguaje S, y e,d € D* los datos de entra-
da estdticos y dindmicos que se le suministran, respectivamente. Sea Spec un
evaluador parcial de S o T escrito en L. Si P, = [Spec]r([P,€]) es el programa
especializado por Spec para la entrada e, (el aumento en) la eficiencia obtenida
por Spec sobre el programa P y la entrada estdtica e, denotado speedup(P, e, d),
viene dado por la razon:

timep([e,d])

speedup(P, e, d) = timep, (d)
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Nétese, que para un programa P y una entrada estética e fijados, speedup es
una funcién que depende exclusivamente de la entrada dindmica d.

A la hora de medir la eficiencia de la evaluacién parcial debe considerarse
el coste del tiempo de especializacién, timespec ([P, €]), del programa original
(i.e., el tiempo necesario para computar [Spec]r([P,e])). La evaluacién par-
cial es claramente ventajosa cuando un (procedimiento de un) programa debe
ejecutarse reiteradamente para una porciéon de su entrada, ya que entonces el
coste que pueda suponer la especializacion del programa timegpe.([P,€]) serd
ampliamente amortizado por las sucesivas ejecuciones del programa P,, que en
concreto serd speedup(P, e, d) veces mas rapido que P. En [108], Neil D. Jones
argumenta que la evaluacién parcial puede ser ventajosa incluso para una tnica
ejecucién, ya que muchas veces sucede que

timegpec ([P, €]) + timep, (d) < timep([e, d]).

Otro objetivo de la evaluacién parcial es propiciar la productividad en el de-
sarrollo de programas mediante el aumento de la reusabilidad y la modularidad
del cédigo. De todos es sabido que es maés facil establecer el significado decla-
rativo (correcto) para una especificacién sencilla de un problema; por contra, la
ejecuciéon de esta especificaciéon como programa puede resultar ineficiente. Un
evaluador parcial puede facilitar y hacer mas agil el desarrollo de los programas:
disponiendo de una biblioteca de plantillas genéricas y simples (cuyo significado
declarativo fuese, sin duda, el esperado) que posteriormente se especializarian
de forma automaética para producir un cédigo mas eficiente. La correccién del
proceso de evaluacién parcial asegura la correccién seméntica del programa es-
pecializado. Disponer de una biblioteca de plantillas genéricas, para las tareas
méas comunes, también mejoraria la reusabilidad del cédigo.

Cuando programamos, muchas veces nos encontramos con un conjunto de
tareas similares para resolver y que corresponden a diferentes aspectos de un
mismo problema. Una forma de afrontar esta situacion es escribir un procedi-
miento especifico y eficiente para cada una de estas tareas. Podemos enumerar
dos desventajas en esta forma de proceder:

1. Debe de realizarse un sobrexceso de programacién, lo que aumenta el coste
de creacién del programa y de su verificacion.

2. El mantenimiento del programa se hace mas dificultoso, ya que un cam-
bio en las especificaciones puede requerir el cambio de cada uno de los
procedimientos.

Con ser grave la primera de las deficiencias apuntadas, la segunda es la que
puede producir mayores costes a largo plazo. Muchos estudios indican que el
mayor coste en el ciclo de vida de un programa no es el coste inicial de disefio,
codificacién y verificacidn, sino el coste posterior asociado al mantenimiento del
programa mientras estd en produccién y uso [170]. Una solucién alternativa,
que elimina las deficiencias comentadas anteriormente, consiste en escribir un
procedimiento altamente parametrizado capaz de solucionar cada uno de los
aspectos del problema. Nuevamente, podemos apuntar dos deficiencias:
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e La dificultad propia de programar un procedimiento genérico que cubra
todas las alternativas de forma eficiente.

e La ineficiencia inherente a este tipo de procedimientos, ya que un procedi-
miento altamente parametrizado gastard mucho de su tiempo de ejecucion
en la comprobacién e interpretacién de los pardmetros y relativamente po-
co en los cémputos que debe realizar.

La evaluacién parcial puede ayudarnos a vencer esta disyuntiva. Podemos escri-
bir un procedimiento genérico altamente parametrizado (posiblemente ineficien-
te) y utilizar un evaluador parcial para especializarlo, suministrando los valores
de los pardmetros adecuados para cada una de las tareas especificas a resol-
ver, obteniendo automdaticamente un conjunto de procedimientos especificos y
eficientes, tal y como desedbamos.

Uno de los objetivos mas perseguidos en el campo de la evaluacién parcial
es lograr evaluadores parciales autoaplicables. La autoaplicacién permite lle-
var a la préactica los resultados tedricos formulados en la Proposicién 3.1.2, que
propician la generacién automaética de programas. Una de sus aplicaciones mas
notables es la generacion de compiladores dirigida por la semdntica [196]; por
ello entendemos lo siguiente: dada una especificacién de un lenguaje de pro-
gramacion, basada en una semantica formal, transformarla automaticamente en
un compilador. La motivacién para la generacidon automatica de compiladores
es clara: el ahorro en esfuerzos de programacién que supone la construccién
de un compilador, que en ocasiones no es correcto con respecto a la semdantica
propuesta para el lenguaje que compila. La correccién de la evaluacién parcial
permite que la transformacién automéatica de una especificacién semdantica de
un lenguaje en un compilador haga desaparecer estos errores. Las tareas de
disenar la especificacién de un lenguaje, escribir el compilador y mostrar la co-
rreccién del compilador, se reducen a una sola tarea: escribir la especificacién
del lenguaje en una forma adecuada para ser la entrada de un generador de
compiladores.

Como puede apreciarse, la evaluaciéon parcial y la autoaplicacién tiene unas
posibilidades muy prometedoras, pero todavia se necesita mucho trabajo para
entender perfectamente su teoria y sus técnicas practicas.

3.2 Perspectiva Histdrica y Trabajos Relaciona-
dos.

En este apartado se da una visién general del desarrollo y estado actual de
los trabajos sobre la evaluacién parcial que se han realizado en diversas areas
relacionadas.

3.2.1 Programas Funcionales.

Puede decirse que la historia de la evaluaciéon parcial comienza dentro del 4&mbito
de la programacién funcional, con los estudios de Lombardi y Raphael (1964) en

89



los que se discute el empleo de Lisp para la computacién con informacién incom-
pleta (incremental computation). Es Lombardi quien emplea por vez primera el
término “evaluacién parcial”.

En Suecia, a mediados de los setenta, Sandewall y su grupo desarrollaron
Redfun, el primer gran evaluador parcial para un subconjunto representativo de
LISP. Aunque consideraron la posibilidad de la autoaplicacién para la contruc-
cién de generadores de compiladores, no fueron capaces de llevarla a la practica.
Posteriormente hay un periodo de desinterés hasta que en 1984, en Dinamarca,
Jones, Sestof y Sendergaard construyen el primer evaluador parcial autoaplica-
ble para un lenguaje de ecuaciones recursivas de primer orden. Este evaluador
parcial se llamé miz, siguiendo la terminologia de Ershov que denominaba a la
evaluacién parcial computacidn mizta (mized computation). Este trabajo lanzd
un gran nimero de proyectos en Dinamarca ( Tradicidn de Copenhague).

La evaluacién parcial clasica de programas funcionales, tal y como se des-
cribe en [108], utiliza técnicas comparables a las de la evaluacién parcial de
programas imperativos: puntos de control, divisiones, anotaciones y un algorit-
mo de evaluacién parcial off-line similar en muchos aspectos. En un contexto
funcional se habla de una divisidn para hacer referencia a una clasificacién de
los pardmetros de una funcién a especializar en estiticos y dinamicos. Aqui,
un punto de control hace referencia a un nombre de una funcién definida en
un programa y un punto de control especializado es una definicién de funcién
especializada dotada de un nombre de funcién especializado (f,v,), donde f es
el nombre de la funcién original y v el valor de los pardmetros estaticos de f.
Un programa especializado es un conjunto de definiciones de funcién especiali-
zadas. Las divisiones suelen suministrarse a un evaluador parcial por medio de
anotaciones, que son representadas mediante una sintaxis de doble nivel (two-
level syntax), que posee una versién “estética” y otra “dindmica” para cada
una de las construcciones del lenguaje fuente. El evaluador parcial trabaja con
definiciones de funcién anotadas, manipulando un conjunto de funciones pen-
dientes de especializar y un conjunto de funciones marcadas ya especializadas.
El algoritmo, esencialmente, lo que hace es seleccionar y eliminar repetidamente
del primer conjunto una funcién f para especializar con respecto a los valores v,
de sus parametros estaticos. La especializacién se realiza mediante un proceso
de “reduccién”* de las expresiones de los cuerpos de la funcién, en el que las
partes representadas mediante el componente estatico de la sintaxis de doble
nivel producirdn un valor; mientras que la reduccién de las partes representadas
por componentes dindmicos consistird en la reduccién de sus subexpresiones,
para dar lugar a expresiones residuales. La reduccién del cuerpo de la funcién
f con respecto a v, puede requerir de la introduccién de nuevas funciones en el
conjunto de funciones pendientes de especializacién. El algoritmo de evaluacién
parcial termina cuando el conjunto de funciones pendientes es vacio, devolviendo
el conjunto de funciones marcadas como especializadas.

En su tesis doctoral (1984), Wadler describe el listless transformer y poste-

4Ver el Apartado 5.4.2 de [108] para una descripcién detallada de la funcién reduce, el com-
ponente esencial de un evaluador parcial para un subconjunto reducido del lenguaje funcional
Scheme.
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riormente el algoritmo de deforestacidn [203], un transformador de programas
que, aunque no pueda considerarse estrictamente un evaluador parcial, estd es-
pecialmente adaptado para la eliminacién de estructuras intermedias y, por lo
tanto, para la especializacién de programas. La deforestacién realiza propaga-
cién de constantes y no incorpora ninglin mecanismo de generalizacién.

En 1988, Futamura y Nogi [74] introducen el método de computacion parcial
generalizada (GPC, del inglés Generalized Partial Computation), que después
fue desarrollado con més detalle por Takano [194]. La computacién parcial ge-
neralizada se aplica a un lenguaje funcional con semdntica operacional perezosa
y realiza la evaluacién parcial apoyandose en un demostrador de teoremas, de
forma que cuando encuentra una construcciéon “else” evalda un predicado P
y propaga P a la rama verdadera de la construccién y —P a la rama falsa.
Asi pues, la computacién parcial generalizada es capaz de propagar tanto in-
formacién positiva como negativa. Sin embargo, no hay nocién de informacién
negativa en el lenguaje de [194] debido a la inexistencia de construcciones “else”.

A finales de los ochenta, Charles Consel construyé un evaluador parcial au-
toaplicable llamado Schism para un subconjunto (de primer orden) del lenguaje
Scheme [52]. Mas tarde, Bondorf y Danvy construyeron Similiz, un evaluador
parcial autoaplicable también para un subconjunto (de primer orden) del len-
guaje Scheme, que Bondorf extendio posteriormente a un subconjunto de orden
superior de Scheme. Un trabajo reciente en esta direcién es el de Thiemann
[195].

La evaluacién parcial también se ha aplicado a diversas clases de A-cdlculo
[28, 89, 90, 108].

La evaluacién parcial se ha aplicado también a los sistemas de reescritura
de términos. Los primeros trabajos sobre evaluacién parcial en este campo se
centraron en lograr la capacidad de autoaplicacién de los evaluadores parciales,
antes que en determinar la correcccién o la terminacién de la transformacién.

En Bondorf [43] se presenté un evaluador parcial para un lenguaje funcional
intermedio, denominado Tree, en el que se representa el sistema de reescritura
de términos que se desea especializar. El evaluador parcial se denomina TreeMix
y es autoaplicable. Las caracteristicas de TreeMixz dependen notablemente de
las caracteristicas operacionales del lenguaje. Tree es un lenguaje de primer
orden sin tipos y con seméntica operacional impaciente (orden de reduccién
innermost) y, como reconoce Bondorf, adaptar el evaluador parcial a un modo
de evaluacion perezosa requeriria una completa revisién del mismo. Por otro
lado, no se da ningln resultado de correccién sobre el método de evaluacién
parcial empleado y la terminacién se deja al cuidado del usuario, que debe
introducir anotaciones manuales para controlarla.

En Bonacina [42], la autora describe un evaluador parcial basado en el al-
goritmo de complecién de Knuth-Bendix (también llamado superposicién). No
se garantiza la terminacién de la transformacién. Un trabajo relacionado con
el anterior es el presentado por Dershowitz y Reddy [63], que también formula
una técnica basada en la complecién para la sintesis de programas funcionales,
pero requiere de conocimientos heuristicos que aproximan esta técnica de trans-
formacién al tipo de las transformaciones de plegado/desplegado més que a la

91



evaluacién parcial.

Finalmente, el trabajo de Miniussi y Sherman [152] intenta mejorar la efi-
ciencia de un lenguaje ecuacional en el que los programas se interpretan como
TRS’s. El sistema de reescritura de términos se utiliza para generar un auto-
mata que es implementado en un lenguaje imperativo especifico (c6digo EM),
siendo este codigo el que se somete a una transformacién mediante un algoritmo
de evaluacién parcial. El método consigue la eliminacién de algunos pasos de
reescritura intermedios y la fusion de estructuras de datos intermedias sin riesgo
de no terminacion.

Los trabajos sobre supercompilacién [197, 199] estdn estrechamente rela-
cionados con la evaluacién parcial y son, dentro de la enorme literatura sobre
transformacién de programas funcionales, los méas cercanos a nuestros métodos.
La supercompilacidn (SC, del inglés Supervised Compilation) es una técnica de
transformacién que consta de tres componentes basicos: driving, generalizacion
y generacion de los programas residuales. El driving cubre las actividades de
especializacién y desplegado en la evaluacién parcial. La técnica de driving pue-
de entenderse como un mecanismo de transformacién de funciones basado en
la, unificacion, que usa un tipo de procedimiento de evaluacién comparable al
narrowing (perezoso) para construir los drboles de transformacidn (posiblemen-
te con infinitos nodos), para un programa y un término dados, a partir de los
cuales se extrae el término y el programa especializados. Los trabajos de Tur-
chin describen el supercompilador para el lenguaje Refal (Recursive Function
Algorithmic Language), un lenguaje funcional basado en emparejamiento con
una nocién poco estdndar de patrones. Los primeros trabajos de Valentin Tur-
chin son contempordneos a las primeras definiciones del narrowing [68, 184] y
practicamente desconocidos para la comunidad cientifica occidental, no solamen-
te porque fueran escritos en ruso, sino por la notacién y conceptos mateméaticos
empleados en su desarrollo. En sus trabajos, Turchin utiliza la siguiente termi-
nologia [177]: “emparejamiento de patrones generalizado” para la unificacidn;
“contracciones” para las substituciones computadas por el procedimiento de na-
rrowing; y, a menudo, “driving” se usa para denominar el propio procedimiento
de narrowing, es decir, la operacién de instanciacién de una llamada a funcién
para todos los posibles valores de sus argumentos, seguido por el desplegado de
las diferentes ramas. En afios recientes se ha realizado un gran esfuerzo para
encontrar una nueva formulacion de la técnica de supercompilacién en términos
més familiares [80, 81, 82, 84, 85, 86, 88, 186, 188, 189, 190], estudiando su
esencia, los efectos que puede conseguir y su relacién con otros métodos de
transformacién. En [106], Neil Jones ha reelaborado la metodologia de Turchin
basada en el driving formulando sélidos fundamentos seméanticos independientes
de cualquier lenguaje o estructura de datos particular. En [188, 186] y [190] se
presenta una version simplificada del supercompilador de Turchin, denominada,
supercompilador positivo ya que sélo propaga la informacién positiva durante
la, transformacién. El supercompilador positivo también puede verse como una,
variante del algoritmo de deforestacién de Wadler, en el que se aumenta la canti-
dad de informacién que se propaga. La supercompilacién positiva (PS, del inglés
Positive Supercompilation) trata con un lenguaje funcional de primer orden con
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una seméntica operacional perezosa (call-by-name) [190]. En este lenguaje, los
argumentos de las funciones son pardmetros de entrada y sélo se realiza ajuste
de patrones para patrones constuctores planos y lineales. Esta formulacién se
puede generalizar a lenguajes menos restrictivos al coste de tener que utilizar
algoritmos de driving mas complejos®. En la supercompilacién positiva, no hay
distincién explicita entre los niveles de control local y global, tan ttiles para
el control de la terminacién del proceso de especializacidn, ya que los términos
se desplegan un unico paso. Por contra, se construye una amplia estructura de
evaluacion que comprende algo similar a los arboles de bisqueda local y a las
configuraciones globales de [145]. Cada llamada ¢ en el grafo del proceso de
driving produce una funcién residual. El cuerpo de la definicién de la nueva
funcién se deriva a partir de los descendientes de t en el grafo.

Gracias al mecanismo de driving, el supercompilador es capaz de conseguir
el mismo nivel de propagacién de informacién (basada en la unificacién) y de es-
pecializacién que la evaluacién parcial de los programas légicos. Ambas técnicas
son semejantes, permitiendo la eliminacién de estructuras intermedias y un gra-
do similar de especializacién de los programas. Ademsds, el supercompilador es
capaz de propagar tanto la informacién positiva como la negativa, lo que consti-
tuye la principal diferencia con el supercompilador positivo. Tradicionalmente,
la evaluacion parcial clasica de programas funcionales Ginicamente realiza propa-
gacién de constantes [108]. Asimismo, la supercompilacién es capaz de soportar
ciertas formas de demostracién de teoremas, sintesis e inversién de programas.
La supercompilacién puede también mejorar un programa incluso si todos los
pardmetros actuales en las llamadas a funcién son variables, ya que puede elimi-
nar algunas redundancias provocadas por bucles anidados, variables repetidas,
etc.

El proceso de driving no siempre termina y tampoco preserva la seméntica
del programa, dado que puede extender el dominio de las funciones [186, 189].
Algunas técnicas para asegurar la terminacién del mecanismo de driving se estu-
dian en [188] y en [200]. La idea en [200] consiste en supervisar la construccién
del 4rbol y, en ciertos lugares, plegar un estado a un estado previo, construyendo
asi un grafo finito. La operacién que, en general, posibilita plegar los estados se
conoce como generalizacion. En [188], la terminacién se garantiza siguiendo una
aproximacion similar al marco general de Martens y Gallagher para asegurar la
terminacién de la evaluacién parcial de programas 16gicos [144]. Por dltimo,
Serensen, inspirado en ideas que aparecen en [165], ha construido un marco
(que se pretende) general para el control de la terminacién de un proceso de
transformacién [187]. En particular, Sgrensen presenta una instancia del marco
que asegura la terminacién del proceso de supercompilacién positiva.

5En el contexto de los lenguajes logico-funcionales, esto no sucede, ya que se dispone de
un mecanismo de emparejamento mdas poderoso via la unificacién de todos los argumentos,
tanto durante la ejecucién como durante la especializacién.
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3.2.2 Programas Légicos.

Komorowski introdujo la evaluacién parcial en el campo de la Programacién
Légica [115]. Después de varios afios de olvido, la evaluacién parcial ha atraido
un interés considerable en este campo [35, 50, 77, 75, 83, 136, 137, 145], don-
de se le conoce generalmente como deduccidn parcial (PD, del inglés Partial
Deduction)

En [36] se presenta un algoritmo para la evaluacién parcial de programas
légicos, mientras que en [137] se presentan los fundamentos de la deduccién
parcial en un marco formal. Dentro del marco tedrico establecido por Lloyd y
Shepherdson en [137] para la deduccién parcial, la evaluacién parcial de progra-
mas légicos puede describirse como sigue. Dado un programa P y un conjunto
de dtomos S, el objetivo de la deduccién parcial es obtener un nuevo programa
P’ que compute las mismas respuestas que P para cualquier objetivo (input goal)
que sea una instancia de un 4tomo perteneciente a un conjunto S de atomos
evaluados parcialmente. El programa P’ se obtiene agrupando en un conjunto
las resultantes, que se obtienen de la siguiente manera: para cada dtomo A de
S, primero construir un arbol-SLD finito (y posiblemente incompleto), 7(A),
para PU {« A}; entonces considerar las hojas de las ramas de 7(A) que no son
de fallo, digamos G4, ...,G,, y las substituciones computadas a lo largo de es-
tas ramas, digamos 64, ...,0,; y, finalmente, construir el conjunto de clausulas:
{61(4) + Gi,..., 6.(A) + G.}; que son las resultantes que constituyen el pro-
grama residual P’. La restriccién a especializar tinicamente dtomos A € S (y
no conjunciones de 4tomos, por ejemplo) estd motivada por la necesidad de que
las resultantes obtenidas sean clausulas de Horn.

Para programas y objetivos definidos, Lloyd y Shepherdson han demostrado
que la deduccién parcial es siempre correcta, pero no necesariamente completa.
La completitud se restablece exigiendo que P’ U {G} sea S-cerrado, i.e., cada
atomo A’ en P'U{G} es una instancia de un dtomo B en S (también se dice que
el 4tomo A’ estd cubierto® por el 4tomo B). El requisito anterior recibe el nom-
bre de condicion de cierre. Por otra parte, el resultado de correccién es débil,
en el sentido de que si para un objetivo y el programa especializado se computa
una respuesta, entonces el programa original computard una més general. Pa-
ra garantizar que el programa residual P’ no produce respuestas adicionales se
necesita una condicién adicional de independencia, que se cumple cuando dos
4dtomos en S no tienen una instancia en comin. De esta forma se consigue la
correccién en una forma fuerte que supone la igualdad de las respuestas ob-
tenidas por el progragrama original P’ y el transformado P. La condicién de
independencia se logra mediante técnicas de renombramiento. Para programas
y objetivos normales los resultados son menos satisfactorios. Muestran que la
evaluacién parcial es, en general, no solamente incompleta, sino, también inco-
rrecta. Sélamente cuando se afiade la condicién de independencia a la condicién
de cierre se restablecen las propiedades de correccion y completitud fuertes de
la evaluacién parcial.

SEste concepto se translada ficilmente a los términos de 7(F, X). Dados dos términos s
y t, diremos que s estd cubierto por t si s es una instancia de t.
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Como se ha comentado, los problemas de la terminacién del proceso de
la evaluacién parcial son de primordial importancia y han sido tratados en
[47, 143, 144, 145]. Martens y Gallagher abordan el problema de la terminacién
estructurando el procedimiento en dos niveles: local y global. En el nivel local,
una regla de desplegado (unfolding rule) controla la generacién de los drboles
de resolucién de los que se extraen las resultantes, de forma que éstos se man-
tengan finitos, gracias a la aplicacién de un test de parada apropiado (usando
habitualmente un orden bien fundado). En el nivel global se controla la apli-
cacion recursiva de la regla de desplegado mediante la seleccién de los dtomos
que se van a considerar en el paso siguiente. El nivel global debe garantizar una
especializacién suficiente (mediante la adicién de nuevos dtomos), a la vez que
se asegura la condicién de cierre y la terminacién del proceso.

Gracias al mecanismo de unificacién, la deduccién parcial es capaz de pro-
pagar informacion sintactica sobre los datos de entrada, tal como la estructura
de los términos, y no sélo valores constantes, haciendo asi la evaluacién parcial
de los programas légicos méas potente y simple que la evaluacién parcial de los
programas funcionales.

La relacién entre la deduccién parcial y la transformacién de programas basa-
da en técnicas de plegado/desplegado también ha sido objeto de estudio en afios
recientes [46, 128, 164, 171, 183]. Como se indica en [164], la evaluacién parcial es
esencialmente un subconjunto de las transformaciones de plegado y desplegado
en la que se hace uso casi exclusivo de la regla de desplegado como herramienta
de transformacién bésica (solamente se obtiene una forma limitada de plegado,
al exigir que los programas transformados cumplan la condicién de cierre). Por
lo tanto, las estrategias basadas en las técnicas de plegado/desplegado consiguen
una serie de optimizaciones de los programas (tupling, deforestacién y elimina-
cién de variables innecesarias) que la deduccién parcial no puede obtener. Como
contrapartida, la deduccién parcial es menos compleja computacionalmente y
se puede automatizar mas facilmente. Se han realizado esfuerzos por aunar lo
mejor de ambas técnicas de transformacién. Por ejemplo, [165] presenta un
algoritmo de evaluacién parcial expresado en términos de las técnicas de trans-
formacién de plegado/desplegado. Siguiendo una orientacién distinta, [83, 128]
consideran la extensién del marco clésico de la deduccién parcial [137] para que
se puedan especializar conjunciones de 4tomos, lo que permite conseguir algunos
de los beneficios adicionales que obtienen las técnicas de plegado y desplegado.
Esta nueva técnica ha recibido el nombre de deduccidn parcial conjuntiva (CPD,
del inglés Conguntive Partial Deduction).

3.2.3 Programas Légico—Funcionales.

No existen en la literatura muchos antecedentes sobre trabajos relacionados
directamente con la especializaciéon de programas légico—funcionales. Hemos
encontrado, sin embargo, dos excepciones notables. En [133], Levi y Sirovich
definen un procedimiento de evaluacién parcial para el lenguaje 16gico—funcional
TEL, que utiliza un mecanismo de ejecucién simbdlica, basado en la unifica-
cién, que puede entenderse como una forma de narrowing perezoso. En [56],
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Darlington y Pull muestran cémo la unificacién permite integrar los pasos de
desplegado e instanciacién (introducidos en el marco de transformacién de pro-
gramas definido por Burstall y Darlington en [48]), obteniendo asi la habilidad
del narrowing para tratar con variables l6gicas. También se esboza un evalua-
dor parcial para el lenguaje funcional HOPE (extendido con unificacién). Sin
embargo, en ninguno de estos trabajos se han abordado cuestiones de control,
terminacién o equivalencia seméntica. Por consiguiente podemos afirmar que
la especializacion de programas légico—funcionales es un area de investigacién
relativamente nueva.

En [12, 14] y [15] se presentan las bases para el estudio formal de la evalua-
cién parcial de programas para lenguajes légico—funcionales de primer orden sin
tipos. Los autores, siguiendo el estilo de Lloyd y Shepherdson [137], definen los
conceptos de resultante y programa evaluado parcialmente, y las correspondien-
tes condiciones de cierre e independencia que son necesarias para asegurar la
correccion y completitud del método. Todos estos conceptos se extienden conve-
nientemente para tratar algunas caracteristicas, como las funciones anidadas y
la nocién de modo de evaluacién, que estan ausentes en la programacién 1égica.
El resultado es un marco general para la evaluacién parcial que permite la espe-
cializacién de programas con respecto a un conjunto S de llamadas (términos).
El algoritmo de evaluacién parcial comienza con el conjunto de llamadas que
aparecen en el objetivo inicial, prosigue evaluando parcialmente cada uno de esos
términos, usando una regla de desplegado finita (i.e. que asegura la denominada
terminacién local del proceso). Dicha regla introduce, dindmicamente, nuevos
términos en el conjunto S que serdn especializados posteriormente. Para asegu-
rar que la construccién del conjunto S se realiza en un tiempo finito (logrando
la denominada terminacién global), se introduce un operador de abstraccion
que, ademds, garantiza la polivarianza de la especializacién. Para controlar la
terminacién del proceso de evaluacién parcial, tanto en su aspecto local como
global, se hace uso de un orden de subsumcién (embedding)” y algunas técnicas
inspiradas en [145, 188]. Debido a que el proceso de desplegado de los drboles
locales se realiza mediante narrowing, decimos que el método de evaluacién par-
cial estd guiado por narrowing (por lo que lo distinguimos mediante el acrénimo
NPE, del inglés Narrowing-driven Partial Evaluation), siendo una caracteristica
distintiva respecto de otras propuestas.

El marco de evaluacion parcial obtenido es paramétrico con respecto a la es-
trategia de narrowing utilizada para desplegar los drboles asi como del operador
de abstraccion, y asegura tanto la terminacién del proceso de evaluacién parcial
como la condicién de cierre respecto al conjunto S para el que se especializa el
programa. Otro resultado general es que el programa especializado cumple la
propiedad de correccion débil con respecto al programa original. Sin embargo,
no puede probarse la correcciéon y completitud fuerte del programa transforma-
do independientemente de la estrategia de narrowing. Estos teoremas son, por
naturaleza, dependientes de la estrategia particular que se considere y requieren
pruebas especificas. De hecho, diferentes estrategias de narrowing tienen dife-

7Ver més adelante la Definicién 3.4.1.
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rentes propiedades semanticas [94], por 1o que son necesarias técnicas de prueba
diferentes en cada caso concreto. Un problema adicional es que si no se quiere
perder la completitud de la estrategia de narrowing, los programas transfor-
mados deberdn cumplir ciertas restricciones adicionales. Asi, en ocasiones se
requiere una fase final de renombramiento [8] en la que se asignan nuevos nom-
bres a los simbolos de funcidén, con el objeto de que el programa transformado
pueda ejecutarse con el mismo significado. Esta fase no es necesaria en el caso
de narrowing condicional sin restricciones.

En [14] se demuestra la correccién y completitud fuerte del método NPE
basado en narrowing condicional sin estrategia, para un programa que cumple
las condiciones necesarias para la completitud del narrowing condicional bésico.
También en [14] se explora una instancia del método NPE para narrowing con-
dicional con estrategia innermost y normalizacién.

Después de este trabajo de fundamentacién de la evaluacién parcial de
programas ldgico-funcionales, las investigaciones han cubierto tanto aspectos
tedricos como practicos:

e En [8] se estudia una nueva instancia del método NPE para narrowing
condicional con estrategia perezosa. En este caso, el desplegado de los
términos se detiene al alcanzar una forma constructora en cabeza y es ne-
cesario un postproceso adecuado de renombramiento del programa trans-
formado para recuperar la disciplina de constructores y la linealidad por
la izquierda del programa original; lo que posibilita su posterior ejecucion.

e En [3, 2] se desarrollan técnicas avanzadas de especializacién, definiendo
una regla de desplegado dindmica y un nuevo operador de abstraccién
que permiten obtener resultados andlogos a los de la deduccidn parcial
conjuntiva [83, 128].

e En [17, 16] se estudia una nueva instancia del método NPE para narrowing
con estrategia mecesaria y programas inductivamente secuenciales. Se
demuestra que el método hereda las buenas propiedades del mecanismo
de base. En particular, la secuencialidad inductiva de los programas se
conserva durante el proceso de especializacién.

e En [9] se estudian las condiciones bajo las cuales la evaluacién parcial de
programas légico-funcionales basada en narrowing con estrategia necesaria
y con estrategia perezosa coinciden. Se postula la clase de los programas
uniformes [120, 121] como la clase de programas més amplia para la cual
ambas estrategias son equivalentes.

e En [4] se presenta un prototipo de evaluador parcial para lenguajes légico-
funcionales, denominado INDY (Integrated Narrowing-Driven specializa-
tion sYstem), basado en las ideas desarrolladas en los trabajos anteriores.
INDY permite elegir diversas opciones mediante las que se selecciona: la
estrategia de narrowing, la posibilidad de normalizacién entre pasos de na-
rrowing; la regla de desplegado que controla la construccién de los arboles
locales y el operador de abstraccién que permite controlar la terminacién
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global. El poder de una técnica de transformacién puede medirse com-
probando si es capaz de obtener la optimizacién que es bésica en el algo-
ritmo de Knuth-Morris-Pratt (KMP) [114] para la bisqueda de patrones
en cadenas de caracteres. Los experimentos con INDY demuestran que el
método NPE es capaz de pasar el llamado “test KMP” [86, 106]. También
puede constatarse que el método NPE consigue incrementos promedio del
100% en la ejecucién de los programas especializados con respecto a los
programas originales.

e Finalmente, en [5] se estudia la viabilidad de aplicar y extender las técnicas
de la NPE a lenguajes 16gico-funcionales que, como Curry, combinan los
principios operacionales del narrowing y la residuacién. En estos lenguajes
cobra especial importancia el tratamiento de los retrasos (delays) de las
llamadas a funcién que no estan suficientemente instanciadas.

Lafave y Gallagher [123] han presentado un algoritmo de evaluacién parcial
para el lenguaje légico—funcional Escher. Como ya se ha comentado, contra-
riamente a la mayoria de las propuestas existentes, Escher emplea una técnica
basada en reescritura como mecanismo operacional para simplificar los términos
hasta alcanzar una forma normal, que se considera la salida de la computacién,
por este motivo denominamos al método de Lafave y Gallagher: evaluacién
parcial de programas l6gico-funcionales basados en reescritura (PER, del inglés
Partial Evaluation of functional-logic Rewrite-based languages). El algoritmo
de evaluacién parcial propuesto por estos autores es genérico con respecto a la
regla de seleccién de Escher, el operador de desplegado (que controla la termi-
nacién local del proceso de evaluacién parcial, y que hace uso de un orden de
subsumcién y de técnicas semejantes a las desarrolladas en [8, 83, 129, 188]) y
el operador de abstraccién (que controla la terminacién global y la polivarianza
de la especializaciéon mediante técnicas de plegado y generalizacién, desarro-
lladas previamente en [145, 188]). La estructura del algoritmo estd basada en
el algoritmo bésico de Gallagher para la especializacién de programas légicos
[145]. El algoritmo utiliza una técnica de propagacién de la informacién basada
en la unificacién (semejante al narrowing normalizante) que permite obtener
una mejor especializacion de la que seria posible mediante el uso del mecanismo
operacional propio del lenguaje Escher. Sin embargo, los autores reconocen que
su método no tiene la potencia especializadora del supercompilador positivo (ya
que no es capaz de pasar el test KMP). Posteriormente, estos mismos autores,
en [122], han aumentado su evaluador parcial con la posiblilidad de propagar in-
formacién negativa basada en restricciones. La idea béasica de esta extension del
método ha consistido en la especializacién de términos junto con un conjunto de
restricciones que debe cumplir dicho término. Las restricciones son instanciadas
con las respuestas parciales obtenidas en los cémputos realizados en tiempo de
evaluacién parcial o bien aumentadas con nuevas restricciones (tanto positivas
como negativas) provenientes de las condiciones, si el término que se especializa
es una expresion condicional. Estas mejoras hacen que su método pueda superar
el test KMP.
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3.3 Evaluaciéon Parcial de Programas Légico Fun-
cionales.

Como acabamos de mostrar, la evaluacién parcial ha sido aplicada a distintos
paradigmas de programacién (incluido el imperativo) [108]. También se ha
visto que muchas de sus caracteristicas y de sus problemas pueden abordarse
desde un marco tedrico muy general. Por otro lado, las diferentes areas de
la evaluacién parcial, si bien comparten muchas técnicas bésicas, también es
cierto que difieren en los aspectos concretos de dichas técnicas. En esta seccién
describimos un procedimiento genérico para la evaluacién parcial de programas
l6gico—funcionales. Las definiciones de este apartado son sencillas adaptaciones
de las que aparecen en [14] y se aplican a TRS’s candnicos.

El procedimiento genérico para la evaluaciéon parcial de programas légico—
funcionales que vamos a presentar sigue, principalmente, el marco tedrico esta-
blecido por Lloyd y Shepherdson en [137] y por Martens y Gallagher en [145]
para la deduccién parcial de programas légicos. Sin embargo, un buen nimero
de conceptos y resultados deben generalizarse para poder tratar con funciones y
llamadas a funcién anidadas. Debido a que los programas l6gico—funcionales en-
globan a los programas 1égicos y a los funcionales, algunas de las nociones toman
una forma mas elaborada en comparacion con las que aparecen en la evaluacién
parcial de los lenguajes logicos y funcionales puros. Por contra, lo que se obtiene
es un marco general mas limpio que aina muchos de los desarrollos efectuados
en ambos campos.

Comenzamos formalizando las nociones bésicas de la evaluacién parcial de
los programas légico—funcionales, utilizando el narrowing como principio ope-
racional.

3.3.1 Conceptos y Resultados Basicos.

Existen varias alternativas para extender la nocién de resultante utilizada en la
deduccién parcial, e introducida en el Apartado 3.2.2, al campo de la progra-
macién 16gico—funcional [202]. Dado que el equivalente natural de los atomos
en este contexto son las ecuaciones, podemos considerar un objetivo ecuacional
g =s = ty una derivacion de narrowing g «ﬁ'np* g',donde ¢’ = s’ ~ t'. Esto
se corresponderia con la restriccién, en el campo de la deduccién parcial, de
especializar dnicamente dtomos (individuales). Entonces, siguiendo un camino
totalmente paralelo al de la deduccién parcial, podriamos definir el concepto de
resultante mediante la regla: o(g) — (¢’ = true). Esta forma de definir el con-
cepto de resultante no es 1til por ciertas razones. Principalmente, porque no se
estd especializando ninguna funcién definida por el usuario en el programa, sino
el simbolo de la igualdad de la ecuacién g. Una alternativa mas natural en nues-
tro contexto es la especializacién de términos cualesquiera y no necesariamente
de ecuaciones. Esto conduce a la siguiente definicién de resultante.

Definicién 3.3.1 (Resultante)
Sea s un término y R un programa. Dada una derivacion de narrowing que
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respeta la estrategia @, s «%,* t, su resultante asociada es la regla de reescritura
a(s) = t.

Notese, sin embargo, que esta definiciéon puede agravar el problema menciona-
do anteriormente, debido a que ahora podran aparecer tanto ecuaciones como
términos conjuntivos puesto que tratamos la igualdad y la conjuncién como ope-
radores booleanos. Ademads, en este caso pueden darse muy pocas oportunidades
de encontrar regularidades (i.e., de alcanzar la condicién de cierre [165]), de mo-
do que se alcanzard una especializacién muy pobre. Tal y como se comenté en el
Apartado 3.1.1, esto se debe al mecanismo de generalizacién (abstraccién), que
comunmente se aplica para garantizar la terminacién del proceso de evaluacién
parcial, que fuerza a una generalizacién excesiva de las expresiones y a veces
puede destruir toda posibilidad de especializacién (dentro del marco de la NPE,
describimos con detalle como se produce el proceso de abstraccién en el Apar-
tado 3.4.2). Estos problemas pueden evitarse introduciendo técnicas especiales
que sean capaces de reordenar y partir adecuadamente expresiones complejas,
que contengan ecuaciones y conjunciones, en “piezas” mas simples antes de pro-
ceder a su especializacién. Algunas de estas técnicas han sido propuestas en
[83, 128] dentro del marco de la deduccidn parcial conjuntiva . Volveremos so-
bre estos problemas en el Capitulo 8, donde investigamos técnicas més potentes
que hacen posible la especializacion de expresiones complejas dentro del marco
de la NPE. Por el momento parece adecuado restringirnos a la especializacién
de términos simples i.e. términos del conjunto 7(C U D, X). Para no complicar
el discurso, durante éste y el préximo capitulo, reservaremos la denominacién de
“término” para referirnos a los términos simples, en contraposicién con la deno-
minacién “expresion compleja” que emplearemos para referirnos a los términos
del conjunto T (F,X) \ T(CUD,X), que son términos que contienen simbolos
primitivos.

La intuicién que se esconde detras del concepto de resultante queda patente
en el siguiente ejemplo.

Ejemplo 10 Sea el programa
Ri: f(X) —» (g(X)=0 = X)
R, : g(O) —- 0
Rs3: 0~0 — true
Ry: (true = X) —» X

Dada la derivacién de narrowing (perezoso):

A,Ry,id

f@) BT (@) ~0 > w)
[1.1,1333(/0}] 020 = 0)
[1,’&3(,;[1] (true = 0)
[A,R4,z’d]
~o 0

Intuitivamente, el término f(X) se ha reducido a 0 al aplicar la substitucion
{X/0}, de modo que la resultante asociada a esta derivacidn es:

{X/0}(f(X)) = 0 (ie, f(0) — 0).
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Podemos interpretar que la resultante comprime una serie de pasos de narrowing
convirtiéndolos en una regla de programa, de forma que cuando se emplea para
evaluar el término f(X) lo evalia a 0 en un dnico paso de narrowing.

Una vez comprendido el concepto de resultante es facil definir qué entende-
mos por evaluacién parcial de un programa con respecto a un término s. La
idea bésica consiste en la construccién de un arbol de bisqueda incompleto
para el término inicial s, del que extraemos las resultantes asociadas con las
derivaciones que parten de la raiz s y terminan en las hojas que no son de fallo.

Definicién 3.3.2 (Evaluacién Parcial)
Sea R un programa y s un término. Sea T un drbol de narrowing (posiblemente
incompleto) para s en R. Sean {t1,...,tn} los términos en las hojas de T.
Entonces, el conjunto de resultantes asociadas a las derivaciones de narrowing
{s~5,%t;|i=1,...,n} se denomina una evaluacién parcial de s en R.

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

La evaluacién parcial de un conjunto de términos se considera médulo renom-
bramientos. También, en ocasiones, la evaluacién parcial de un conjunto de
términos S en R se denominard evaluacion parcial de R con respecto a S.

Nuestra restriccién de especializar términos no impide la especializacién de
expresiones complejas, si convenimos en especializar sus términos constituyentes
por separado. Por ejemplo, si g = (s1 =~ t1)A...A (s, = t,); donde los s;
y t;, con ¢ = 1,...,n, son términos, entonces la evaluacién parcial del objetivo
ecuacional g es la evaluacién parcial del conjunto {s1,...,8,,t1,...,t,} en R.

Los términos simples que constituyen una expresiéon compleja g, a especia-
lizar se denominan en muchas ocasiones “llamadas”. Denotamos el conjunto
de las llamadas de g como gqys- De igual modo, R.qys denota el conjunto de
llamadas en las rhs’s de las reglas de R. Por ejemplo, si R contiene una regla
I—=((s1 =~ t1)A...A (8 = t,) = T), el conjunto R.ys contiene las llamadas
S1yeee38Snyliyeeeytp, .

Correccién de la Evaluacién Parcial Dirigida Por Narro-
wing.

Como fue establecido por Lloyd y Shepherdson en [137], se necesita una condi-
cién de cierre (closedness) para asegurar la completitud del proceso de evalua-
cién parcial. Nosotros extendemos la nocién “plana” de cierre de la deduccién
parcial introduciendo una condicién de cierre recursiva que garantiza que to-
das las llamadas que puedan ocurrir durante la ejecucién del programa residual
estdn cubiertas por alguna regla de éste.

Definicién 3.3.3 (Cierre)

Sea S un congunto de términos y t un término. Decimos que el término t es
S-cerrado si se cumple closed(S,t), donde el predicado closed se define induc-
tivamente como Ssigue:
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true site X

closed(S,t1) A ... Aclosed(S,ty) sit=c(t1,...,tn)
losed(S,t) <
closed(5, ) (3s€S) 8(s)=tA N\ closed(S,t') sit=fltr,..., tn)
t'€Ran(9)

donde® c € C, f € D. Decimos que un conjunto de términos T es S-cerrado, en
stmbolos closed(S,T), si se cumple closed(S,t) para todo t € T, y decimos que
un programa R es S-cerrado si se cumple closed(S, Reans)-

Informalmente, un término ¢ se considera cerrado con respecto a un conjunto S,
si t puede descomponerse (“aplanarse”) en un conjunto de subtérminos, cada
uno de los cuales es una instancia de un término de S. Asf pues, contrariamente a
la condicién de cierre de la deduccién parcial, estamos imponiendo no solamente
que t quede cubierto por algin término de S, sino que también los términos del
rango de 6 estén cubiertos recursivamente por S. El siguiente ejemplo ilustra la
anterior definicién.

Ejemplo 11 Seat el término f(g(0)) y S el conjunto {f(X), g(X)}. Entonces,
t es S-cerrado ya que:

1. (3o)o = {X/9(0)}. t = o(f(X)), i.e. el propio término t estd cubierto
por f(X).

2. (36)8 = {X/0}. g(0) = 6(9(X)), i.e. g(0) estd cubierto por g(X).
3. y 0 es constructor que, por definicion, estd cubierto.

Esencialmente, la condicién de cierre nos indica que el significado de una expre-
sién como f(g(0)) puede derivarse de sus constituyentes “planos”: f(z), g(y) y
0.

Ahora introducimos la condicién de independencia. La condicién de inde-
pendencia garantiza que dos términos especializados diferentes no pueden ser
confundidos y que el programa residual R' no produce respuestas adicionales.
En el caso de la deduccién parcial, para asegurar la condicién de independencia
y garantizar la correccién fuerte de la transformacién, solamente se comprue-
ba la no unificabilidad (dos a dos) de los dtomos evaluados parcialmente de S.
En nuestro caso, necesitamos una condicién més compleja, mas concretamente,
necesitamos considerar los posibles solapamientos (overlaps) entre las llamadas
especializadas [14].

Definicién 3.3.4 (Solapamiento)

Un término s solapa con un término t si existe un subtérmino no variable s),,
de s tal que s|, y t unifican. Si s = t, requerimos que t sea unificable con un
subtérmino propio no variable de s.

8E] potencial del método de NPE puede extenderse con la posibilidad de manipular expre-
siones complejas de manera inmediata: simplemente permitiendo que f € (D U P). Si bien,
esto conduce a las dificultades ya comentadas. En el Capitulo 8 se presenta un tratamiento
adecuado para la especializacién de expresiones que contienen simbolos primitivos dentro del
marco de la NPE.
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Definiciéon 3.3.5 (Independencia)
Un conjunto de términos S es independiente si no existen términos s yt en S
tal que s solapa con t.

En [14] se ha estudiado el problema de la correccién y completitud de la
NPE cuando se consideran TRS’s condicionales como programas y se emplea
el narrowing sin restricciones como mecanismo operacional. En lo que sigue
resumimos los resultados que se aplican al caso de los TRS’s (incondicionales)
con los que trabajamos. Comenzamos con los resultados relativos a la correccién
y completitud débiles.

Teorema 3.3.6 [14] [Correccién Débil] Sea R un TRS confluente, S un con-
Junto finito de términos, y R' la evaluacidn parcial de R con respecto a S. Sea
g una expresion (posiblemente compleja). Entonces, si el narrowing sin restric-
ciones computa un resultado d en R' con respuesta computada normalizada 6',

también computa el resultado d en R con una respuesta computada normalizada
0 tal que 8 < 6" [Var(g)].

Teorema 3.3.7 [14] [Completitud Débil] Sea R un TRS candnico, g una ez-
presidn (posiblemente compleja), S un conjunto de términos y R' la evaluacion
parcial de R con respecto a S tal que R'cqus U geatts €5 S-cerrada. Entonces, si
el narrowing sin restricciones computa un resultado d en R con respuesta com-
putada normalizada 6, también computa el resultado d en R' con una respuesta
computada normalizada §' tal que 6' < 6 [Var(g)].

Noétese que, aunque la seméntica a preservar sea la de las respuestas normaliza-
das, para obtener la completitud no basta con exigir simplemente la confluencia.
Esto es debido a que existe una conexién entre la completitud de la NPE y la
composicionalidad de la seméntica del narrowing [14]. Desgraciadamente, el
narrowing sin restricciones no es composicional en general [11, 202]; por este
motivo, para la completitud de la NPE se requieren las condiciones en las que el
narrowing bésico [103], una estrategia de narrowing que si es composicional, es
completo, i.e. confluencia y terminacién®. Para asegurar que el programa origi-
nal y el especializado computan las mismas respuestas hacen falta restricciones
adicionales a la de cierre, como son la independencia (en el caso de la correc-
cién fuerte) y la linealidad (en el caso de la completitud fuerte) del conjunto de
términos evaluados parcialmente.

Teorema 3.3.8 [1/] [Correccion Fuerte] Sea R un TRS confluente, g una
expresion (posiblemente compleja), S un conjunto finito e independiente de
términos, y R' la evaluacion parcial de R con respecto a S tal que R' coprsUGeants
es S-cerrada. Entonces, si el narrowing sin restricciones computa un resultado
d en R' con respuesta computada normalizada 0', también computa el resultado
d en R con respuesta computada normalizada 6 tal que 8 = 6' [Var(g)].

9Cuando se trata con TRS’s condicionales, debe exigirse que el sistema sea decreciente
(decreasing) — ver [149] para una definicién formal. La condicién de decrecimiento es la
extension natural de la condicién de terminacién para TRS’s condicionales que asegura la
finitud de los cémputos recursivos.
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Teorema 3.3.9 [14] [Completitud Fuerte] Sea R un TRS candnico, g una
expresion (posiblemente compleja), S un conjunto finito de términos lineales y
R' la evaluacién parcial de R con respecto a S tal que R'cqus U geatts €5 S-
cerrada. Entonces, si el narrowing sin restricciones computa un resultado d en
R con respuesta computada normalizada 6, también computa el resultado d en
R' con una respuesta computada normalizada 0' tal que 8' =0 [Var(g)].

De las pruebas realizadas en [14] se desprende que la completitud fuerte sola-
mente se cumple para las respuestas computadas por derivaciones de narrowing
basico, incluso bajo el supuesto de que se cumpla la condicién de cierre y la
linealidad de las llamadas especializadas.

Los teoremas anteriores no responden a la cuestiéon de como se puede com-
putar el conjunto de términos S, para que se cumplan las condiciones de cierre
e independencia requeridas, o como debe desarrollarse el proceso de evaluacion
parcial. En los préoximos apartados se formaliza un procedimiento de evaluacién
parcial dirigido por narrowing del que se garantiza su terminacién y que alcanza
la condicién de cierre. En el préximo capitulo estudiaremos un postproceso de
renombramiento que permite, ademas, obtener la condicién de independencia
del conjunto de llamadas especializadas S.

3.3.2 Un Algoritmo Genérico para la Evaluacién Parcial
Dirigida por Narrowing.

En la literatura sobre la especializacién de programas, el control del proceso
de evaluacién parcial se ha abordado desde dos aproximaciones diferentes. Los
evaluadores parciales on-line toman todas las decisiones de control durante el
mismo proceso de evaluacién parcial mientras que los especializadores off-line
realizan una fase previa de andlisis que genera un programa con anotaciones,
que es el que finalmente se utiliza en la fase de especializacién [108]. Los métodos
off-line obtienen mejores tiempos para el proceso de evaluacion parcial (i.e., son
mas rapidos que los métodos on-line) y estdn mejor adaptados para obtener la
terminacion [53]. Para conseguir evaluadores parciales autoaplicables, la eva-
luacién parcial cldsica de programas funcionales se ha decantado principalmente
por las técnicas off-line, mientras que la supercompilacidn positiva [188, 190] y
la deduccion parcial se han centrado en las técnicas on-line, que habitualmente
conducen a programas especializados mas eficientes. En esta tesis estamos in-
teresados en los aspectos de la precisién y del control de la terminacién de la
evaluacién parcial, y no en la autoaplicacién, por lo que adoptaremos la apro-
ximacién on-line.

Como se ha avanzado en el Apartado 3.1.1, el control de la evaluacién par-
cial puede ser estructurado en dos niveles: el llamado nivel local y el global.
El problema de la terminacion local se concreta en nuestro marco en el pro-
blema de la terminacién del desplegado, i.e., como controlar que la expansién
de los drboles de narrowing locales, que proporcionan la evaluacion parcial de
las llamadas en el programa bajo consideracién, se mantengan finitos. El pro-
blema de la terminacion global tiene que ver con la seleccién de un conjunto
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adecuado S de llamadas a especializar para el cual el programa especializado y
el conjunto de llamadas inicial sea S-cerrado; en otras palabras, este problema
es el de la terminacién del desplegado recursivo, i.e., como parar la construccién
de los arboles de narrowing locales mientras se garantiza el grado deseado de
especializacién (precisién) y se alcanza la condicién de cierre. Partiendo de un
conjunto de llamadas inicial con respecto a las cuales se desea especializar un
programa, encontrar el conjunto de términos S que asegura que se cumplird
la condicién de cierre, normalmente requiere aumentar el conjunto de llamadas
inicial con términos nuevos. Esto introduce el problema de mantener el conjunto
S finito durante el proceso de evaluacién parcial por medio de un operador de
abstraccién apropiado que garantice la terminacidn.

En adelante seguimos esta aproximacién al problema, que tiene su origen
en el marco introducido por Martens y Gallagher para asegurar la terminacién
global de la deduccién parcial [145], en el que se establece una clara distincién
entre control local y global, y que nosotros reformulamos para poder tratar con
funciones en combinacién con variables 16gicas. Esta aproximacién contrasta
con la adoptada por Gliick y Sgrensen en [86, 188] y Turchin en [198], donde
estos dos niveles no se distinguen explicitamente, ya que solamente se permite
realizar un paso de desplegado y se construye una gran estructura que comprende
algo similar a nuestros arboles de narrowing locales y a los arboles globales de
Martens y Gallagher [145]. En el préximo apartado trataremos el problema de
encontrar operadores apropiados que resuelvan el problema del control de la
terminacién mientras se garantiza que se realiza ain todo el desplegado que sea
posible para obtener una buena precisién en la especializacion.

En este apartado, sin embargo, estamos interesados en formalizar un algorit-
mo genérico para la evaluacién parcial de programas 1égico funcionales basado en
el narrowing, asi como definir operadores genéricos, que aseguran que el progra-
ma, residual estd cubierto por el conjunto de términos evaluados parcialmente.
El algoritmo es genérico con respecto a:

1. la estrategia de narrowing que construye los arboles de busqueda locales;

2. la regla de desplegado (unfolding rule) que determina cudndo y cémo de-
tener la construccién de los drboles locales (atendiendo a algin criterio de
parada);

3. el operador de abstraccion empleado para garantizar la terminacién global
del proceso de evaluacién parcial.

La regla de desplegado determina las expresiones sobre las que se dard un
paso de narrowing (respetando una estrategia ) y asegura que el proceso de
desplegado termina devolviendo un conjunto finito de resultantes. Esto es, la
regla de desplegado garantiza la denominada terminacion local del proceso de
NPE.

Definicién 3.3.10 (Regla de Desplegado)
Una regla de desplegado U,(s,R) (o simplemente U,) es una aplicacién que
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devuelve una evaluacion parcial para el término s en el programa R utilizando
la relacion de narrowing ~», (i.e., un conjunto de resultantes).

Dado un conjunto de términos S, denotamos por U,(S,R) la unién de los
conjuntos Uy (s,R), para cada s en S.

En otras palabras, U, (S, R) denota una evaluacidn parcial de S en R utilizando
MW'
El operador de abstraccion garantiza que el proceso de NPE termina alcan-
zando la condicién de cierre, y asegura la finitud del conjunto de términos evalua-
dos parcialmente asf como el adecuado grado de polivarianza (i.e., la capacidad
para producir una especializacién que contiene varias definiciones especializadas
a partir de una udnica definicién original).

Definicién 3.3.11 (Operador de Abstraccién)

Dado un conjunto finito de términos T y un conjunto de términos S (que
forman la configuracién'® actual de términos evaluados parcialmente), un ope-
rador de abstraccién es una funcion que devuelve un conjunto finito de términos
abstract(S,T) tal que:

1. si s € abstract(S,T), entonces existe unt € (SUT) tal que t|, = 6(s)
para alguna posicion p y substitucion 8;

2. para todo t € (SUT), t es cerrado con respecto al conjunto de términos
en abstract(S,T).

Intuitivamente, la primera condicién garantiza que el operador de abstraccién no
introduce simbolos de funcién nuevos que no aparezcan en el conjunto de entrada
S yen T, mientras que la segunda condicién asegura que el conjunto de términos
resultante cubre las llamadas especializadas previamente y que la condicién de
cierre se preserva a traves de las sucesivas operaciones de abstraccion.

El algoritmo genérico para la NPE estd parametrizado por la regla de des-
plegado U, y el operador de abstraccién abstract, en el estilo de [75].

Algoritmo 1
Entrada: un programa R y un conjunto de términos T
Salida: un conjunto de términos S
Inicializacién: i := 0; T := abstract(D, T
Repetir
1. R':=U,(T;,R);
2. Tip1 = abstract(T;, R, u,);
3. i=i+1;
Hasta que T; = T;_1 (mddulo renombramientos)
Devolver S :=T;

De forma semejante a [145],el operador abstract se aplica en cada iteracién del
Algoritmo 1, para ajustar el control de la polivarianza tanto como sea necesario.
La polivarianza se obtiene gracias al uso del mecanismo de propagacién de la

10Para una caracterizacién mas general de configuracidn, ver [14].
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informacién basado en la unificacién propio del narrowing, que permite com-
putar una variedad de especializaciones independientes para una determinada
llamada con respecto a diferentes instancias de sus variables. La NPE también
es potencialmente capaz de producir especializaciéon poligenética, mediante la
especializacién de expresiones complejas anidadas (ya que estos términos, al ser
tratados como unidades individuales durante el proceso de evaluacién parcial,
producen una Unica definicién especializada construida a partir de las defini-
ciones de cada una de las funciones que forman la expresién compleja). Sin
embargo, en presencia de simbolos de funcién primitivos, este tipo de espe-
cializacién solamente es efectivo cuando se introducen mecanismos de control
especificos, como los estudiados en el Capitulo 8.

Es conveniente matizar que si el programa se especializa con respecto a una
expresion compleja g, en el contexto actual en el que los términos se especializan
por separado, el conjunto de términos inicial que se suministra al Algoritmo 1 es
T = gcaus- Nétese también que la salida del Algoritmo 1, para un programa R,
no es una evaluacién parcial, sino un conjunto de términos S a partir del cual
U,(S,R) determina, de forma no ambigua, el programa evaluado parcialmente
R' a partir de R empleando U,,.

Informalmente, podemos describir el Algoritmo 1 del siguiente modo: dado
un conjunto (inicial) de términos T; y un programa R, construimos una evalua-
cién parcial para T; en R, utilizando la regla de desplegado U, para producir
el conjunto de resultantes R'; a continuacién se afiaden apropiadamente al con-
junto T; los términos que aparecen en las rhs’s de las resultantes (que forman
el conjunto R ;,) ¥ no estdn cubiertos por los elementos de T;, empleando el
operador de abstraccién para obtener el nuevo conjunto de términos 7;41, que
serd empleado en la siguiente iteracién. El proceso se repite en cada iteracion
hasta que el algoritmo se detiene porque el conjunto actual de términos eva-
luados parcialmente coincide con la configuracién previa. El siguiente ejemplo
ilustra el uso del Algoritmo 1.

Ejemplo 12 Seaq el programa que define la adicion de nimeros naturales, cons-
truidos usando los operadores 0 y s, R ={X +0 = X, X +s(Z) - s(X+2)},
y el objetivo ecuacional g = X + s(s(0)) = y. Para aplicar el Algoritmo 1, va-
mos a considerar una regla de desplegado que simplemente construye los drboles
de narrowing local desplegandolos un solo nivel usando el narrowing sin res-
tricciones (de forma similar a como actua la supercompilacion positiva) y un
operador de abstraccion que sélo anade a un conjunto T aquellos términos (o
subtérminos) que no son T-cerrados (siguiendo el estilo en el que la deduccion
parcial define un operador de abstraccidn). El algoritmo comienza con el conjun-
to de términos inicial T = gequs = {X + 5(5(0))} y, siguiendo el procedimiento
descrito anteriormente, se obtiene:

o Iteracion (i = 0).
To = {X + s(s(0))} y el resultado de aplicar el operador de desplegado
es el drbol representado en la Figura 3.1(a), que conduce al programa

107



especializado
R'={ X +5(s(0)) = s(X +s(0))}.

Ahora, el operador de abstraccion definido mds arriba intenta probar si el
dnico término del conjunto R'cqus = {s(X + s(0))} es To-cerrado; como
no lo es, ya que no existe substitucidn alguna 6 tal que (X + s(s(0))) =
X +3(0), se aniade al conjunto Ty el subtérmino X + s(0) (que impide que
s(X + s(0)) sea Ty-cerrado), para formar el conjunto T .

o Iteracidn (i = 1).
Ti = {X + s(s(0)), X + s(0)} y el operador de desplegado construye los
drboles de la Figura 8.1(a) y (b), siendo

R'={ X +5(s(0)) - s(X + s(0))
X +5s(0) > s(X +0)}.

En esta ocasion R’ cqus = {s(X +5(0)),s(X +0)}. El término s(X + s(0))
es Ty -cerrado, pero el término s(X+0) no lo es. El operador de abstraccion
anade al conjunto Ty el subtérmino X + 0 (que impide que s(X + 0) sea
T -cerrado), para formar el conjunto Ts.

o Iteracidn (i = 2).
T» = {X +s(s(0)),X +s(0), X +0} y el operador de desplegado construye
los drboles de la Figura 3.1(a), (b) y (c), siendo

R'={ X +5(s(0)) = s(X + s(0))
X +5s(0) > s(X+0)
X+0- X}

Ahora R caus = {s(X + 5(0)),s(X +0), X} y todos sus términos son Ts-
cerrados, de forma que el operador de abstraccion no modifica el conjunto
Ts.

La condicion de parada del Algoritmo 1 se cumple, ya que T3 = T5, con lo que el
algoritmo termina devolviendo el conjunto S = {X + s(s(0)), X + s(0), X + 0}.
La evaluacion parcial de S en R es el programa residual

R' ={ X +5(s(0)) = s(X + s(0))
X +5(0) = s(X +0)
X +0- X}

Nétese que R' U gequs €8 S-cerrado.

El siguiente teorema enuncia que, suponiendo que el Algoritmo 1 termina,
éste computa un conjunto S de términos evaluados parcialmente y un conjunto
de resultantes R’ (la evaluacién parcial de S en R), tal que la condicién de
cierre para R' UT se alcanza independientemente de la estrategia de narrowing,
la regla de desplegado y el operador de abstraccién empleados.
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X + s(s(0)) X +5(0) X+0

{z/5(0)} {z/0} id
s(X + s(0)) $(X +0) X
(a) (b) (c)

Figura 3.1: Arboles locales de narrowing para X + s(s(0)), X +s(0) y X +0.

Teorema 3.3.12 [1/] Sea R un TRS y T un conjunto de términos. Si el Al-
goritmo 1 termina computando el conjunto de términos S, entonces R' UT es
S-cerrado, donde el programa especializado viene dado por R' = U,(S,R).

Como un corolario de los teoremas del Apartado 3.3.1 sobre la correccidn, el
Teorema 3.3.12 establece la correccién parcial del algoritmo de evaluacién parcial
basado en el narrowing sin restricciones.

Es evidente que un operador de desplegado como el definido en el Ejemplo 12
soluciona el problema de la terminacion al precio de una pérdida considerable de
precisién. Por otra parte, un operador de abstraccién ingenuo como el definido
en el Ejemplo 12, si bien asegura que se alcanzara la condicién de cierre, en
general conduce a un problema de no terminacién (ver Ejemplo 4.1 en [143]).
En el préximo apartado se presenta una solucién simple pero tutil al problema
de la terminacién, mediante la introduccién de dos operadores de desplegado y
abstraccién concretos que consiguen un grado de precisién adecuado mientras
aseguran que se cumplird la condicién de cierre.

3.4 Control de la Terminacion.

Para resolver el problema de la terminacién local se han propuesto diversos
métodos en la literatura de algunas 4reas relacionadas: la imposicién de limites
a la profundidad de los 4rboles locales (depth-bounds) y la utilizacién de érdenes
bien fundados para controlar el desplegado durante la construccién de los drboles
de bisqueda son dos de dichos métodos [47]. La utilizacién de limites a la pro-
fundidad de los arboles locales es una técnica demasiado burda que no garantiza
la precision de la especializacion, mientras que la técnica més sofisticada de uti-
lizar o6rdenes bien fundados puede producir un desplegado no acorde con su
punto 6ptimo. Por otra parte, para el control global, es comin considerar ope-
radores de abstraccién que utilizan érdenes bien fundados en combinacién con
la nocién de generalizacién més especifica msg''. En un contexto de especiali-
zacion on-line, los 6rdenes bien fundados son, en ocasiones, demasiado rigidos

11E] hecho de que los operadores de abstraccién suelan estar basados en la nocién de msg
es la causa de que también reciban el nombre de operadores de generalizacion.
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o demasiado complejos. También es bien conocido que un empleo excesivo de
la generalizacién puede conducir a una pérdida de precisién en la especializa-
cién. Estas son razones suficientes para que dirijamos nuestra atencién a una
técnica que ha ganado reciente popularidad: la utilizacién de buenos preérdenes
en lugar de érdenes bien fundados.

Las técnicas que se van a introducir para el control de la terminacién del
algoritmo de NPE, pueden verse como una adaptacién a nuestro marco de otras
técnicas ya existentes para el control de la terminacién de la deduccién parcial
y la supercompilacién positiva. Para el control de la terminacién local segui-
mos principalmente la aproximacién de Sgrensen y Gliick en [188], que utiliza
buenos preérdenes para asegurar la terminaciéon cuando se construyen los lla-
mados drboles de procesos parciales (partial process trees). En lo que respecta al
control de la terminacién global, nuestra aproximacién toma prestadas algunas
ideas del método para asegurar la terminacién global de la deduccién parcial
presentado por Martens y Gallagher en [145]. Las principales diferencias de
nuestro método con respecto al de Martens y Gallagher son las siguientes: (1)
para controlar la terminacién utilizamos, también en este nivel global, un buen
preorden, en lugar de un orden bien fundado; y (2) no registramos las relaciones
de dependencia entre las expresiones; por contra, preferimos utilizar conjuntos
de términos antes que adaptar el tipo de estructuras arborescentes que ellos
utilizan. Esto simplifica nuestra formulacién manteniéndola ttil.

Una herramienta comin para probar propiedades de terminacién se basa en
la nocién intuitiva de (pre)érdenes en los que un término que es “sintdcticamente
més simple” que otro (en algtin sentido que se especificard) es menor que ese otro
dentro del (pre)orden. La siguiente definicién extiende la relacién de subsumcién
homeomdrfica (homeomorphic embedding) [59] para términos con variables (y
formaliza la nocién de “sintdcticamente méas simple”). En las pruebas de termi-
nacién para TRS’s [60] se han empleado variantes de esta relacién y también para
asegurar la terminacién local de la deduccién parcial [41]. A partir de su utiliza-
cién por parte de Sgrensen y Gliick en [188], varios trabajos recientes han utili-
zado esta relacién (o variantes de ella) para evitar computos infinitos durante el
proceso de evaluacién parcial (e.g., ver [83, 109, 122, 130, 131, 132, 188, 201]).

Definicién 3.4.1 (Relacién de Subsumcién Homeomérfica) [188]

La relacion de subsumcion homeomdrfica < sobre términos de T(F U X) se
define como la relacidn mds pequena que satisface que x <y para todo x,y € X,
ys=f(s1,.-.-,8m) Lgltr,...,tn) =t, si y sdlo si

1. f=g (conm=mn)ys; dt; paratodoi=1,...,n 0
2. s dt;, para algin j, 1 < j<n.

Informalmente, se dice que s < ¢ si s puede obtenerse de ¢ borrando ciertos

operadores. Por ejemplo, v/v/(ux (u+v)) < (wx+/v/V/((vut+vu) X (vut/v))).

El siguiente resultado es una reformulacién del teorema de Kruskal (Krus-
kal’s Tree Theorem) [59, 130].
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Teorema 3.4.2 (Teorema de Kruskal) La relacion de subsumcién homeo-
mdrfica < es un buen preorden sobre el conjunto T(F U X) para signaturas F
finitas.

Como consecuencia del teorema anterior, < es un preorden y se cumple que,

para cualquier secuencia infinita de términos ¢1,t2,... con un nimero finito de
operadores, existen j, k con j < k y t; Jty; i.e., la secuencia es auto-subsumida
(self-embedding).

Vamos a utilizar la relaciéon de subsumcién homeomorfica < tanto para el
control local como para el global. En el Apartado 3.4.1 se empleard para definir
una regla de desplegado que garantice la terminacién local, i.e., una condi-
cién que impide que los arboles de narrowing se expandan infinitamente. En
el Apartado 3.4.2, se emplea también para definir un operador de abstracién
que asegura la terminacién global (de la instancia seleccionada) del algoritmo
genérico de NPE.

3.4.1 Terminacion Local.

En este apartado, se introduce una regla de desplegado que intenta maximizar
el desplegado sin comprometer la terminacién. La estrategia que se emplea estd
basada en el uso del preorden de subsumcién para detener las derivaciones de
narrowing. La parada se produce cuando se detecta que los términos en la
derivacién comienzan a crecer, por hacerse “sinticticamente mas complejos”, y
puede haber riesgo de no terminaciéon. Esta es una idea simple, pero menos
cruda que imponer de forma ad hoc un limite a la profundidad de los arboles
de narrowing local, y garantiza un desplegado finito en todos los casos. A
continuacién precisamos esta idea.

Para producir arboles de narrowing locales finitos, introducimos el siguiente
criterio: para evitar secuencias de llamadas “divergentes”, se compara cada
redex del término actual con los redexes que fueron seleccionados en los pasos
de narrowing anteriores, i.e., con los redexes seleccionados en los (términos)
ancestros'? que estdn en la misma rama que el término actual considerado; si
alguna de las llamadas comparadas estan en la relacién de subsumcién con el
redex actual, se detiene la expansién del arbol de narrowing local en esa rama y
se consideran las otras alternativas; si no, la expansion prosigue. Para formalizar
este criterio necesitamos las siguientes definiciones y notaciones.

Definicién 3.4.3 (Términos Comparables)
Sean s yt términos. Decimos que s yt son comparables, escrito comparable(s,t),
si y sélo si Head(s) = Head(t)

12 Aqui, el concepto de ancestro empleado es el definido en el Apartado 2.4. Nociones més
refinadas y restrictivas, como el concepto estindar en la deduccién parcial de ancestro (co-
vering ancestor) [47] (i.e., 4tomos seleccionados por la regla de cémputo en un objetivo de
una derivacién SLD, de los que procede el d4tomo seleccionado actualmente y que comparten
el mismo simbolo de predicado en cabeza), o el concepto de posicién dependiente de la Defi-
nicién 8.2.1, conducen a estrategias de desplegado mas liberales. Por el momento, se prefiere
postponer este tipo de optimizaciones hasta su discusién en el Capitulo 8.
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Definiciéon 3.4.4 (Derivacién Admisible)

uo, b0 [Un—1,0n-1] . L, .
Sea D = (tg [Mw] ... =5, ty) una derivacion de narrowing para to en

R. Decimos que D es admisible si y solamente si no contiene un par de redexes
comparables incluidos en la relacion de subsumcion <. Formalmente,

admisible(D) & Yi=1,...,n, Yu € p(t;), Vj=0,...,i— 1.
(comparable(t;|u;,tilu) = tjlu; € tilu)-

Para formular la regla de desplegado concreta, todavia se necesita introducir
la siguiente definicién auxiliar.

Definiciéon 3.4.5 (Arbol de Narrowing de No-subsumcidén)
Dado un término tg y un programa R, definimos el arbol de narrowing de
no-subsumcién TE (to,R) para to en R como sigue:

ug,00] [un—1,0n_1] [tn ,0n]

o,
D=[to 3, ... "~ Nty B tea] € T3 (60, R),
si se cumplen las siguientes condiciones:

) n— 7011— ..
1. la derivacidn (to [If\(l»i,o] L 4y, ! tn) es admisible y

2. (a) la hoja tyy1 en D es un valor, o
(b) la hoja tp41 en D es un término irreducible que no es un valor, o

(c) existe una posicion u € Y(tny1) y un nimero i € {1,...,n} tal que
tilu; ¥ tnyilu son comparables, y t;

Uu; ﬂ tn—i—llu-

Resumiendo, las derivaciones se cortan cuando: D es una derivacién de éxito
(2.a); 0 D es una derivacién de fallo (2.b); o bien D es una derivacién incompleta
y existe riesgo de no terminacién porque los redexes en consideracion satisfacen
la relacién de subsumcidn (2.¢). Nétese que, por la forma en la que se construyen
los arboles de narrowing, los redexes comparables en una rama forman cadenas
decrecientes de acuerdo con la relacién de no-subsumcién. El siguiente resultado,
que establece la utilidad de los arboles de narrowing de no-subsumcién para
asegurar la terminacién local, es una conseciencia directa del hecho anterior y
del Teorema 3.4.2.

Teorema 3.4.6 [1/] Para un TRS R y un término t, TE (t,R) es un drbol de

narrowing finito (y posiblemente incompleto) para R U {t} utilizando ~»,.

Finalmente, formalizamos la nocién de regla de desplegado inducida por la
nocién de arbol de narrowing de no-subsumcién.

Definicién 3.4.7 (Regla de Desplegado de No-subsumcidn)
Para un TRS R y un término t, definimos Ug (t,R) como el conjunto de las
resultantes asociadas a las derivaciones en TE t,R).
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3.4.2 Terminacion Global.

En este apartado definimos un operador de abstraccién concreto utilizando una
estructura simple (un conjuntos de términos) que manipulamos de tal forma
que se garantiza la terminacién global del algoritmo génerico de NPE y todavia
produce el grado adecuado de polivarianza que permite no perder excesiva pre-
cisién a pesar del uso del operador msg. En [145], Martens y Gallagher utilizan
estructuras més sofisticadas (como son sus drboles globales) que, si bien pue-
den mejorar el grado de especializacién en algunos casos, son mas costosos en
consumo de recursos de cémputo.

En cada iteracién del Algoritmo 1, la configuracién actual de términos par-
cialmente evaluados T; = {t1,...,t,} se transforma para que los términos re-
sultantes de la evaluacién parcial de T; in R quedan cubiertos por la nueva
configuracién T;1. Esta transformacién se realiza mediante el siguiente ope-
rador de abstracciéon abstract*, que emplea la nocién de generalizacién mas
especifica.

Definicién 3.4.8 (Operador de Abstraccién de No-subsumcion)

Sean S una configuracion y T un conjunto de términos. Definimos el ope-
rador de abstraccion de no-subsumcion abstract® inductivamente como sigue:
abstract*(S,T) =

s $iT=0 o (T={t}, teX)
abstract™(...abstract* (S, {t1}),...,{tn}) siT ={t1,...,tn},n >0
abstract™ (S, {t1,...,tn}) si T={t}, t=c(t1,...,tn), c€C
abs_call(S, t) si T = {t}, Head(t) € D

La funcion auxiliar abs_call se define como
o abs_call(0,t) = {t}

e abs_call({s1,-..,8n},t) =

( {s1,...,5n,t} si Ai € {1,...,n}.(comparable(s;,t) A
s; It)
abstract*({s1,...,8,},T') si i es el mdrimo j € {1,...,n} tal

que (comparable(s;j,t) As; < t), y
6(si;) = t para alguna 6, donde T’ =
4 Ran(8)
abstract*(S',T") si i es el mdzimo j € {1,...,n} tal
que (comparable(s;j,t) As; < t), ¥
si £ t, donde S' = {s1,...,8.} \ {si},
ms.g(si7t) = (wv {61702}) y T = {’U)} u
\ Ran(61) U Ran(62).

La definicién anterior puede parecer técnicamente compleja; sin embargo,
abstract® procede de una manera bastante simple, como se infiere de la siguien-
te explicacién informal. Dada una configuracién S, para afiadir a S un nuevo
término ¢ (encabezado por un simbolo de funcién definido), la funcién abstract*
realiza lo siguiente:
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e Si ¢t no subsume ningin término comparable de S, entonces ¢ simplemente
se afiade a S sin tener en cuenta ninguna otra consideracién (e.g., si el
término ya estd cubierto), pues lo que se persigue es obtener la méxima
polivarianza sin incurrir en problemas de subsumcién'>.

e Si ¢ subsume algin término comparable de S, entonces el término ¢ no
debe anadirse a la configuracién S porque se violaria la condicién de no
subsumcién. Sin embargo, si queremos preservar la completitud del proce-
so de evaluacién parcial, el término ¢ es una llamada que debe ser cubierta
convenientemente. Con esta finalidad, el operador de abstraccién selec-
ciona el término s’ mds a la derecha en la configuracién S (que es tratada
como una secuencia en la que los términos son numerados segin el or-
den de su insercién) de entre los términos comparables a ¢t que causan
problemas de subsumcién y distingue dos casos:

— sit es una instancia de s’ con substitucién 6, entonces el término t ya
estd cubierto; sin embargo, eso no basta si queremos que se cumpla
la, condicién de cierre; se necesita que los subtérminos de ¢ también
estén cubiertos; por esa causa, el operador de abstraccién intenta
afiadir recursivamente a S los términos en el rango de 6;

— en otro caso, cuando el término ¢ no estd cubierto, con objeto de
generar una configuracién que siga cumpliendo la condicién de cie-
rre, computa el msg de s’ y ¢, digamos (w, 81, 62) y entonces intenta
afiadir w, asi como los términos en el rango de 6; y 62, a la configu-
racién resultante de borrar s' en S.

Llegados a este punto, son pertinentes las siguientes observaciones:

e En el dltimo caso de abs_call, nétese que si el término s’ no se borrase de
la configuracién S, el operador de abstraccién podria entrar en un bucle
infinito [14].

e El segundo caso de abstract* y el primero de abs_call hacen que las con-
figuraciones se traten, en la prictica, como secuencias de términos.

e Si bien nuestras configuraciones, tratadas como secuencias, pueden parecer
més pobres que las estructuras arborescentes de Martens y Gallagher en
[145] y Sgrensen y Gliick en [188], este tipo de configuraciones se usan
habitualmente en las implementaciones reales y, en muchos casos, pueden
evitar la duplicacién de definiciones (de funciones).

e Finalmente, la pérdida de precisién que causa el empleo del oprerador msg
es muy razonable y se compensa con la simplicidad del método obtenido.

Concluimos este apartado enunciando una serie de resultados sobre el ope-
rador de abstraccién concreto que acabamos de definir y el algoritmo de NPE.

131,0 que podria ocasionar que el proceso de adicién de nuevos términos al conjunto S no
terminase nunca.
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El siguiente lema establece que abstract® es una instancia correcta de la
nocién genérica de operador de abstraccién, segin se ha caracterizado en la
Definicién 3.3.11 .

Lema 3.4.9 [1}] La funcidn abstract* es un operador de abstraccion.

El siguiente teorema establece la terminacién local y global del algoritmo genérico
para la NPE.

Teorema 3.4.10 [14] El Algoritmo 1 termina para la regla de desplegado de no-
subsumcion U§ (Definicion 3.4.7) y el operador de abstraccidn de no-subsumcion
abstract* (Definicidn 3.4.8).

Como una consecuencia de los teoremas sobre la correccién del Apartado 3.3.1, el
Teorema, 3.4.10 establece la correccién total del algoritmo de evaluacién parcial
basado en narrowing sin restricciones.

3.5 Comparacion con Otros Metodos de Evalua-
cion Parcial.

En esta seccién intentamos establecer una comparacién entre el método de NPE
y otros métodos de evaluacién parcial en dreas relacionadas'4, como son: la eva-
luacién parcial clasica de programas funcionales (PEC) [108], la deforestacién
(DF) [203], la supercompilacién (SC) [197, 199], la supercompilacién positiva
(PS) [188, 190], la computacién parcial generalizada (GPC) [74, 194], la de-
duccién parcial (PD) [35, 75, 137, 145], la deduccién parcial conjuntiva (CPD)
[83, 128] y la evaluacién parcial de programas légico—funcionales basados en
reescritura (PER) [122, 123].

Para efectuar esta comparacién, vamos a utilizar como criterio las siguientes
propiedades, que pueden servir para caracterizar un evaluador parcial:

Lenguaje fuente. Aqui, llamamos lenguaje fuente a aquel que se preten-
de especializar. También es interesante resaltar la seméntica operacional del
lenguaje fuente, contrastdndola con el mecanismo de base utilizado por el eva-
luador parcial.

Mecanismo de base. Si entendemos un evaluador parcial como un intérprete
extendido con la posibilidad de generar expresiones residuales y capaz de efec-
tuar computos con los datos estaticos, llamamos mecanismo de base del eva-
luador parcial al mecanismo operacional utilizado en la realizacién de dichos
cémputos. También distinguiremos la estrategia de evaluacién utilizada, cuan-
do ésto sea posible. Es bien conocido que la coincidencia entre la seméntica

14Para més informacién sobre las particularidades de estos métodos de evaluacién parcial,
ver el Apartado 3.2.
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Espec. Leng. Fuente Mec. Base Prop. Reest. P. Control Test Elim.
(Sem. Oper.) (estrategia) | inform. | variante | genético | KMP | Estruc.
PEC Funcional Especifico const. poli mono no no
(reduc., orden (impaciente)
aplicativo)
DF Funcional Especifico const. poli poli no si
(reduc., orden (perezoso)
normal)
SC Refal driving restric. poli poli si si
(reduc., orden (perezoso)
aplicativo)
PS Funcional driving unific. poli poli si si
(reduc., orden (perezoso)
normal)
GPC Funcional demostrador | restric. poli poli si si
(reduc., de teoremas
orden normal) (perezoso)
PD Clausulas Horn resolucion unific. poli mono si no
(resolucién SLD
SLD) (—)
CPD Cléusulas Horn resolucién unific. poli poli si si
(resolucién SLD
SLD) (—)
PER Lég.—funcional narrowing unific. poli mono no si
(resolucién SLD | normalizante
+ residuacién) (impaciente)
NPE Lég.—funcional narrowing unific. poli mono si si
(narrowing (impaciente)
impaciente)

Tabla 3.1: Caracteristicas de los evaluadores parciales.
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operacional del lenguaje fuente y el mecanismo operacional de base de un eva-
luador parcial facilita las pruebas de correccién [126].

Propagacién de la informacién. En los computos, que se realizan en
tiempo de evaluacién parcial, los datos conocidos se propagan a lo largo de las
secuencias (o drboles) de computacién permitiendo una mayor concrecion de las
expresiones. Decimos que hay una propagacion de la informacion. El grado de
especializacién del programa transformado es tanto mejor cuanto mayor sea el
grado de propagacién de la informacién. Un evaluador parcial serd tanto méas
potente cuanto mayor sea el grado de informacién que propague.

La informacién no solamente se propaga mediante cémputos ordinarios, sino
también cuando se realizan comprobaciones de las condiciones de las construc-
ciones “if-then—else” u “otherwise” de algunos lenguajes. Para fijar ideas po-
demos centrarnos en una construccién “if-then—else” del tipo de las expresiones
guardadas de BABEL [157], ((c1 = ¢2) = t10¢3), y en un evaluador parcial
T. En lo que sigue T[E] designa la especializacién de una expresién E (en un
programa P), obtenida al aplicar el evaluador parcial 7. Distinguimos varios
niveles de propagacién de la informacién [87]:

1. Propagacién de constantes: Si no hay propagacion de la informacién al-
macenada en la condicidn, es decir, cuando T[(c1 = ¢2) = t10¢t3] =

((e1 = e2) = T[t1]OT [ta]).

2. Propagacién basada en unificacién: Se utiliza unificacién para comprobar
si se cumple una condicién, obteniéndose un mgu, y después se propaga
la informacién almacenada en la substitucién mediante la instanciacién
de la expresién que aparece en la parte “then”, es decir, T[(c1 = ¢2) =
t10t3] = ((e1 = ¢2) = T[o(t1)]OT[tz]), donde o = mgu(cy,c2). En este
caso se habla de propagacién de la informacién positiva.

3. Propagacion basada en restricciones: La condicién pasa a formar parte de
la expresién de la parte “then” como una ecuacién y de la parte “else”
como una desigualdad, esto es, T[(c1 = ¢2) = t10¢t2, R] = ((c1 = ¢2) =
Tlt1,RU{c1 = c2}]OT [t2, RU{c1 # c2}]), donde R representa el conjunto
de restricciones previas. En este caso se habla de que se propaga tanto la
informacién positiva como la negativa.

Reestructuracion de los puntos de control. Como ya se ha mencio-
nado en el Apartado 3.1 la reestructuracién de los puntos de control tiene que
ver con las relaciones que se establecen entre los puntos de control del programa
original y el residual. Recordamos que pueden distinguirse las siguientes capaci-
dades de reestructuracién en un evaluador parcial: monovariante, polivariante,
monogenética y poligenética.

También prestaremos atencién a la capacidad del evaluador parcial para su-
perar ciertas pruebas de especializacién, como por ejemplo mostrar la habilidad
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de eliminar estructuras intermedias, tal y como se presenta en el Ejemplo 15, y
superar el llamado test KMP (i.e., si es capaz de obtener la optimizacién que es
bésica en el algoritmo de Knuth-Morris-Pratt para la biisqueda de patrones en
cadenas de caracteres [114] que se presenta en Apartado 4.4).

La Tabla 3.1 resume las caracteristicas de las distintas técnicas de trans-
formacién consideradas!® y pone de manifiesto las ventajas e inconvenientes de
la NPE tal y como se ha formulado hasta el momento. Respecto a los datos
presentados en relacién a la NPE son pertinentes los siguientes comentarios:

e los datos que aparecen en la tabla hacen referencia a la instancia impacien-
te (call-by-value) presentada en [14], i.e., la concrecién del método genérico
de la NPE, cuando se utiliza el narrowing condicional con estrategia im-
paciente (innermost) para el desplegado de los arboles de bisqueda y el
operador de desplegado concreto de la Definicién 3.4.7 (particularizado al
caso de la estrategia impaciente, para controlar la expansién de los arboles
locales) y el de abstraccién de la Definicién 3.4.8.

e si bien, potencialmente el método NPE permite la especializacién poli-
genética ésta no es efectiva, como ya se ha comentado, por lo que hemos
caracterizado el método NPE como monogenético;

e para lograr la eliminacién de estructuras intermedias utilizando la instan-
cia impaciente, se requieren pasos de normalizacién antes de dar un paso
de desplegado en la construccién del arbol de narrowing local [14].

En los préximos capitulos, el objetivo es estudiar una instancia perezosa
(call-by-name) del método NPE y dotarlo de la capacidad de realizar una espe-
cializacién poligenética efectiva.

15Respecto a la evaluacién parcial de programas légico-funcionales basados en reescritura,
(PER), en [122], Lafave y Gallagher han aumentado su evaluador parcial con la posiblilidad
de propagar informacién negativa basada en restricciones, lo que les ha permitido superar el
test KMP.
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Parte 11

Especializacion de
Programas
Loégico—Funcionales
Perezosos.
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Capitulo 4

Evaluacion Parcial Dirigida
por Narrowing Perezoso.

En el Apartado 2.9.1 hemos introducido la clase de programas con los que vamos
tratar en lo que sigue. Las estrategias de evaluacién perezosa permiten evitar
(en el caso Gptimo) la realizacién de cémputos innecesarios, con lo que se da
al programador la posibilidad de no prestar atencién al orden de evaluacién
de las expresiones, permiten también la definicién de funciones parciales y no
estrictas, y dan cuenta de computaciones que no terminan. Todas estas razones
hacen que la capacidad de realizar evaluacién perezosa sea una caracteristica
muy apreciada en los lenguajes integrados y justifica el estudio que vamos a
emprender para dotar a los mismos de una herramienta de optimizacién basada
en la evaluacién parcial (perezosa).

En el capitulo precedente se ha presentado un algoritmo genérico para la
evaluacion parcial de programas légico—funcionales, que es paramétrico con res-
pecto a la estrategia de narrowing que se emplea en el desplegado de los drboles
locales. Se han definido las nociones de cierre e independencia que son esen-
ciales para probar la equivalencia computacional entre el programa original y
el residual, para un conjunto distinguido de términos. Estas condiciones per-
miten probar la correcciéon y completitud de la NPE en el caso del narrowing
sin restricciones, para programas que cumplen (al menos) las condiciones bajo
las que es correcto y completo el narrowing sin restricciones. Parece razonable
esperar que este resultado se traslade a otras estrategias de narrowing, i.e., que
bajo los requerimientos de cierre e independencia y las condiciones que aseguran
que una estrategia de narrowing es correcta y completa, se pueda garantizar la
correccién de una instancia particular del método de NPE. Lamentablemente,
como podremos comprobar, esto no sucede en general y se requieren pruebas y
condiciones especificas que son dependientes de la estrategia de narrowing par-
ticular que se esté considerando. Por otro lado, la condicién de independencia,
que asegura que el programa residual no produce respuestas adicionales, no se
obtiene en general automdaticamente, a diferencia de la condicién de cierre que
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puede alcanzarse mediante un operador de abstraccién adecuado. Para algunas
estrategias de narrowing, el programa residual puede incluso incumplir las res-
tricciones (sintdcticas) que son necesarias para la completitud de la estrategia
considerada.

En este capitulo se formaliza un evaluador parcial perezoso para lengua-
jes légico—functionales con una semdntica operacional como la presentada en el
Apartado 2.9.3. También se define una transformacion de renombramiento del
programa residual que consigue la condicién de independencia. Esto se realiza
mediante una fase de postproceso en la que se introducen simbolos de funcién
nuevos y que obtiene un nuevo programa transformado, asi como un conjunto
de llamadas especializadas renombradas, de acuerdo con los nuevos nombres de
funcién elegidos. Constatamos que la fase de postproceso de renombramiento,
no solamente es vital para la obtencién de la condicién de independencia, sino
también para garantizar la correccién de todo el proceso. En general, el progra-
ma evaluado parcialmente que se obtiene antes del postproceso podria incumplir
alguna de las condiciones que son necesarias para la completitud de la estrategia
de narrowing perezoso, o atin peor, incumplir alguna condicién bésica (e.g., la
disciplina de constructores) que es imprescindible para que la estrategia pere-
zosa pueda ejecutar el programa residual para las llamadas consideradas. El
siguiente ejemplo ilustra este problema:

Ejemplo 13 Sea el programa R = {f(X) — X} para el cual es posible derivar
el siguiente programa residual R':

f(0) - 0
f(f(X) —» X

cuando se especializa con respecto a las llamadas f(f(X)) y f(0). Este programa
contiene una llamada a funcion anidada en la lhs de la sequnda regla, lo que
viola la condicion de ser CB y ademds hace que esta regla solape con la sequnda,
por lo que el programa tampoco es ortogonal. Se debe observar que el conjunto
de llamadas especializadas {f(0), f(f(X))} no es independiente, ya que contiene
dos pares de llamadas que interfieren, la llamada f(0) con la f(z) y la f(x) con

la f(f(z)).

En este ejemplo resulta bastante sencillo recuperar la disciplina de constructores
y la ortogonalidad del programa residual mediante un postproceso de renom-
bramiento, que asigne a la llamada f(f(X)) un nuevo nombre, e.g., h(X), que
deriva el programa transformado:

f(0) - 0
hMX) —» X

junto con un conjunto de llamadas parcialmente evaluadas, y convenientemente
renombradas, {f(0), h(X)} que es independiente.

En los préximos apartados concretamos una instancia del marco genérico
para la NPE que se traduce en un método de especializacién, en dos fases, para
programas integrados con semantica perezosa, y estudiamos las condiciones que
garantizan la correccién y completitud del método.
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4.1 Un Evaluador Parcial Basado en Narrowing
Perezoso.

En este apartado se formula una instancia perezosa del procedimiento genérico
de NPE introducido en el Apartado 3.3.2 y mostramos su comportamiento.

Antes de pasar a formalizar el evaluador parcial perezoso, conviene introducir
el concepto de evaluacién parcial con restriccién a hnf, que es fundamental en
un contexto de evaluacién parcial perezosa.

Definicién 4.1.1 (Evaluacién Parcial con Restriccién a hnf)
Sea R un programa y s un término. Una evaluacidn parcial con restriccién

a hnf, R', de s en R es una evaluacién parcial de s en R tal que, en cada
*

L . 0 , 6
derivacion de narrowing perezoso s ~y S ~3.x t empleada para obtener
una resultante del programa residual R', mningin término s' en hnf ha sido
reducido por narrowing (i.e., el término t no proviene de una hnf en la que se
han reducido posiciones por debajo de la posicion A).

En lo que sigue utilizaremos el acrénimo “hnf-PE” para hacer referencia a una

evaluacién parcial con restriccién a hnf. Informalmente, diremos que en una
*

derivacién s «ﬁw t, que cumple las condiciones de la derivacién de la De-
finicié 4.1.1, el término s no se ha reducido (por narrowing) mds alld de su
hnf, o también que no ha sobrepasado su hnf. Intuitivamente, la razén para no
permitir que la evaluacién parcial de un término s sobrepase su hnf es que, en
tiempo de ejecucidén, la evaluacién de una llamada anidada C[s],, que contenga
el término s en alguna posicién p, podria no demandar la evaluacidén de s mas
alld de su hnf. Ya que los contextos C| ] en los que s aparecerd no son conocidos
en tiempo de evaluacion parcial, imponiendo esta restriccién evitamos interferir
con la “naturaleza perezosa” de los computos en el programa especializado. El
siguiente ejemplo ilustra que el no respetar esta restriccion puede provocar la
pérdida la completitud del proceso de evaluacién parcial.

Ejemplo 14 Sea el programa
R={ Ri:f(e(X)) —0
Ry : g(c(X))  — e(9(X))};
y el conjunto de términos S = {f(X), g(X)}. Partiendo de las derivaciones

[A,R1,id]

f(C(X)) LN

ARy {X/c(X
g(x) NN og(x,))
1,Ra,{X1/e(X 1.1,Rg,{X2/c(X
A e(elg () RN e(elelg (X))
puede obtenerse el programa residual

R'={ R'1:f(e(X)) =0
R’y g(c(c(e(X))))  — ele(e(g(X)))}s
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como resultado de la evaluacion parcial de R con respecto a S. Ahora, puede
comprobarse que, para el término f(g(X)), existe la siguiente derivacidn pere-
zosa en el programa original R

1,Ro,{X/c(X A, Ry ,id
Fg(0) MR pe(x) AT 0
que computa el resultado 0 con respuesta {X/c(X1)}, mientras que la tinica
derivacion perezosa para esta llamada en R' es

A,R'1 ,id]
LN

Flg(xy) RO e e(g(x))))) ! 0

que computa el resultado 0 con respuesta menos general { X /c(c(c(X1)))}, siendo
imposible computar en R' la respuesta {X/c(X1)}. En otras palabras, se pierde
la completitud del proceso de evaluacion parcial.

El problema en el Ejemplo 14 proviene de que la llamada especializada g(X) se
ha evaluado més allad de una hnf en la derivacién que dio lugar a la resultante
R’y del programa residual R'.

Ahora podemos dar la definicién precisa de qué se entiende por un evaluador
parcial perezoso

Definicién 4.1.2 (Evaluador Parcial Perezoso)
Un evaluador parcial perezoso es una instancia concreta del Algoritmo 1 que
se obtiene al elegir:

1. la estrategia de narrowing perezoso, Aq.y, porae el desplegado de los drboles
locales;

2. la regla de desplegado de la Definicion 3.4.7 (parametrizada con la es-
trategia de narrowing perezoso, Aigzy) y el preorden de subsumcidn de la
Definicion 3.4.1, reforzado con el criterio de parada adicional consisten-
te en detener el desplegado de los drboles de narrowing local cuando se
alcanza una hnf;

3. el operador de abstraccion de no-subsumcion, abstract*, de la Defini-
cion 8.4.8.

En lo que sigue nos referiremos a esta instancia particular del algoritmo de NPE
con el acrénimo LN-PE (del inglés Lazy Narrowing-driven Partial Evaluation).

El siguiente ejemplo, el “append doble”, es un test estindar de elimina-
cién de estructuras de datos intermedias. Este ejemplo demuestra que nuestro
método puede eliminar estructuras intermedias y convertir un programa que re-
corre varias veces una estructura, realizando multiples “pasadas” sobre ésta, en
otro programa que sélo recorre una vez la estructura considerada. Este efecto
tdmbien lo consiguen la deforestacién [203], el tupling® [51] y la supercompilacién

11a transformacién de tupling elimina recorridos paralelos de estructuras de datos idénticas
mediante la fusién de bucles en una nueva funcién recursiva que se define sobre tuplas. Ge-
neralmente, el tupling es muy complicado y los algoritmos automdéticos de tupling o bien
revierten en un alto coste de ejecucién (que impide su utilizacién en un sistema real), o bien
tienen éxito para clases muy restringidas de programas.
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positiva [186], entre otras técnicas de transformacién (ver la Tabla 3.1), mientras
que la evaluacién parcial clésica [108] y la deduccién parcial [35, 75, 137, 145]
no consiguen en general esta optimizacién. Este ejemplo también muestra que
la, introduccién de secuencias de normalizacién entre los pasos de narrowing
puede emplearse como una alternativa segura a ciertas técnicas de optimizacién
ad hoc utilizadas en otras metodologias para la transformacién de programas.
Eligiendo un subconjunto terminante de reglas del programa para ser empleadas
durante la normalizacién no se corre el riesgo de entrar en un bucle infinito: asf
pues, cada paso de narrowing normalizante termina y, por lo tanto, los drboles
de narrowing local se construyen en un tiempo finito. Tampoco se pierde la
completitud del proceso, debido a que solamente se descartan ramas alternati-
vas que no producen nuevas soluciones (ver Apartado 2.9.5).

Ejemplo 15 (Append Doble) Consideremos el conocido programa terminan-
te que concatena dos listas®,

app([,ys) — s
app(z : T5,ys) = x:app(zs,ys)
y la llamada inicial app(app(zs,ys),2s), que se pretende especializar. Esta lla-
mada concatena tres listas: comienza concatenando las dos primeras, lo que con-
duce a una estructura intermedia a la cual afiade después la tercera de las listas.
Realizamos la evaluacion parcial utilizando narrowing perezoso normalizante.
Comenzando con el conjunto inicial de términos T = {app(app(zs,ys),2s)}, ¥
siguiendo el procedimiento descrito en el Algoritmo 1, se computan los drboles
dibujados en la Figura 4.1 para el conjunto de términos evaluados parcialmente
S = {app(app(zs,Ys), 2s), app(Ts,ys)}. Entonces se obtiene el siguiente progra-
ma residual R':
app(app([],ys),2s) —  app(ys, zs)
app(app(z : 5, Ys),25) — @ : app(app(s,Ys), 2s)
app([],2s) — 2
app(y : Ys,zs) Y : app(ys, 2s)

que es capaz de concatenar las tres listas recorriéndolas solo una vez. Notese
que la clave del éxito en este ejemplo ha sido la normalizacién (reflejada en
la Figura 4.1 por una flecha “|” que indica un paso de reescritura). Sin este
paso de simplificacion, el orden de subsumcion se habria satisfecho demasiado
pronto, en la rama derecha del primero de los drboles de la Figura 4.1, con lo
cual el desplegado del drbol se habria detenido en una posicion inadecuada, im-
pidiendo asi una especializacion dptima. El algoritmo de driving en [188] (que
define la dnica version de la supercompilacion positiva para la cual se garan-
tiza la terminacidn) alcanza el mismo efecto por medio de una técnica ad hoc

?En lo que sigue utilizamos una notacién para las listas similar a la de Haskell o Curry,
donde “[]” (la lista vacia) y ‘.’ (el operador de concatenaci6én) son los constructores de listas.
La lista “x : zs” consiste en la lista, no vacia, formada por un primer elemento z seguido
de la lista 5. También denotan listas “[a : b : z5]” y “[a,b,c]”, que son, respectivamente,
notaciones abreviadas de “a : (b:xs)” y de “a : (b: (c:[]))”, donde a, b, y ¢ son elementos

de un cierto tipo de datos.
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app(app(zs,Ys), %s)

(o /11} N' 2.}
(

app(ys, 2s) anp@, - app(r,3.), )
z' - app(app(z’, 2
app(ys, 2s) pp(app(s, Ys), 25)

(/113 N:y;}

2s y' = app(y,, 2s)

Figura 4.1: Arboles de narrowing perezoso normalizante para
app(app(2s,Ys), 2s) ¥ app(es;Ys) -

conocida como reducciones transitorias® (transient reductions) [188], que puede
meurrir en no terminacion, o diferencia de lo que sucede con nuestro método.
En [130], se ha propuesto la utilizacion de los llamados drboles caracteristicos
(characteristic trees) como una alternativa segura a las reducciones transitorias
que si asegura la terminacion.

Como se ha mostrado en [14], el efecto beneficioso de la normalizacién permi-
te la eliminacién de estructuras de datos intermedias atn en el caso de que no se
adopte una estrategia de evaluacidn perezosa para obtener este tipo de optimi-
zaciones, contrariamente a lo conjeturado por Sgrensen et al. en [87, 189, 190].

Es conveniente notar que la normalizacién de las llamadas permite imple-
mentar una estrategia en la que se computa de un modo determinista tanto
tiempo como sea posible, y que ésto es comparable a lo que Gallagher deno-
mina desplegado determinado® (determinate unfolding) [75, 188], que evita la
creacién de puntos de eleccién superfluos para reglas alternativas introduciendo
una especie de look ahead en los drboles de biisqueda, pero cuya terminacién no
estd asegurada [126].

El Ejemplo 15 ilustra el hecho de que, en general, no estd garantizado que
el programa residual obtenido por el método de NPE sea CB. Esto impide
que la estrategia de narrowing perezoso pueda emplearse para ejecutar el pro-
grama transformado. El Ejemplo 15 también muestra que el conjunto S de
términos parcialmente evaluados, si bien garantiza la condicién de cierre del
programa, transformado, en general no es independiente. Concretamente, el
primer término solapa con uno de sus propios argumentos y el segundo de los

3Esta técnica consiste en realizar un plegado sobre los llamados “términos de transito”, sin
efectuar las debidas comprobaciones con los ancestros que impiden incurrir en riesgos de no
terminacién.

4Un 4rbol de bisqueda es determinado si cada nodo tiene como mucho un hijo. Una regla
de desplegado determinada, es aquella que para un programa P y un objetivo G devuelve
un arbol de bisqueda determinado. Habitualmente se relaja esta restriccién para permitir
un sé6lo paso de desplegado no determinado con un objetivo situado o bien en la raiz, o en
cualquier punto del drbol, o en el “fondo”.
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términos solapa con el primero. El problema es que, en el Ejemplo 15, se emplea
un mismo simbolo de funcién para dos especializaciones diferentes de una defini-
cién (concretamente, para las llamadas app(app(zs,ys), 2s), €l “append doble”,
y app(zs,ys), el “append simple”). Asi pues, seria necesario algin tipo de trans-
formacién para garantizar que no hay interferencias entre los correspondientes
conjuntos de reglas derivadas, como podria haberlas si la definicién del “append
doble” fuese empleada para reducir por narrowing la llamada anidada app(_,-)
dentro de un término app(app(-,-),-) (y que, erroneamente, puede dar lugar a
respuestas no constructoras).

4.2 Postproceso de Renombramiento.

En este apartado, se formaliza una fase de renombramiento que mientras pre-
serva la seméntica de respuestas computadas asegura que la estrategia de narro-
wing perezoso puede ejecutar un término (cerrado con respecto al conjunto de
llamadas especializadas) en el programa residual y que no es posible confundir
diferentes especializaciones de una misma funcién.

Definicién 4.2.1 (Renombramiento Independiente)
Sea S un conjunto de términos. Definimos un renombramiento independiente
S' de S como sigue:

S'={(s—>s)|s€SNAs=Ff(z1,...,7m)}

donde {x1,...,xy} son las distintas variables que aparecen en el término s en el
orden (textual) de su primera aparicién, y los f°’s simbolos de funcién nuevos,
que son diferentes de todos los que aparecen en R y S.

Nétese que la definicién anterior utiliza una técnica de filtrado de argumentos®,
que “filtra” las constantes y simbolos de funcién y sélo mantiene las variables
como argumentos. La técnica del filtrado de argumentos es capaz de mejorar la
eficiencia del programa especializado al realizar una simplificacién sintactica de
las estructuras que lo componen.

El postproceso de renombramiento puede definirse formalmente como sigue.

Definicién 4.2.2 (Postproceso de Renombramiento)

Sea R un programa y S un conjunto de términos. Sea R' una evaluacion parcial
de R con respecto a S, y S' un renombramiento independiente de S. Definimos
el renombramiento R = pprenjq.y(R',S") de R' con respecto a S' como sigue:

U(SD—)S’)ES’ {TI | (0(5) - p) € RI; Y

pp’f'enlazy(R ) S ) = rl = (0(8') — T'en(P, Sl))}

donde la funcidn indeterminista ren(o,S") se define inductivamente como sigue:
ren(o,S") =

5El filtrado se ha denominado “pushing-down meta-arguments” en [140] o “PDMA” en
[162]. En la programacién funcional se ha empleado el término “arity raising”.

127



8

sio=zrze X
c(ren(t1,9'),...,ren(t,,S")) sio=c(t,...,tn),c€C,n>0
ren(tl,S'),ren(t2, SI)) sio= p(t1;t2) ype P
s! sio=~(s), (s—sheS, vy

7' ={z/ren(y(z),S") | z € Dom(v)}.

Siguiendo la terminologia de Benkerimi y Hill en [34], en ocasiones, denomina-
remos a las expresiones renombradas formas filtradas. Informalmente, la De-
finicién 4.2.2 permite derivar procedimientos especializados para cada término
de S, introduciendo sisteméaticamente definiciones s' — s nuevas y realizando
un proceso de plegado sobre cada llamada a funcién de R', en que se reemplaza
el término original s (i.e., el cuerpo de la nueva “regla”) por su correspondiente
renombramiento en S’ (i.e., por una llamada a la nueva funcién definida s'),
para producir el programa renombrado R". La idea que hay detris de esta
transformacién es que, cualquiera que sea el término ¢, S-cerrado, el algorit-
mo de narrowing perezoso debe computar las mismas respuestas para t en R
que para el término que resulta de renombrar ¢ (de acuerdo con S’') en R”.
Nétese que con total seguridad el proceso de renombramiento termina, ya que
las expresiones que manipulamos son finitas.
Las definiciones anteriores se ilustran mediante el siguiente ejemplo.

22

Ejemplo 16 Consideremos de nuevo el programa app del Ejemplo 15. Un re-
nombramiento independiente S’ de S = {app(zs,ys), app(app(Ts,ys), 2s)} es:

S = { <app($says) = al(wsays»a
(app(app(s,ys), 2s) = az(@s, Ys, 25)) }-
Partiendo del programa residual, la evaluacion parcial R' de R con respecto a
S, (mostrando las substituciones de las resultantes de forma explicita), es:

{'s/[1} (applapp(z's,ys), 25s))) —  app(ys, zs)
{a's/2 : x5} app(app(x's, ys), 25)))  — = app(app(Ts, ys), 2s)
{z's/[1Happ(z's, 25)) — 2z
{&'s/y : ys}app(a's, z5)) —  y:app(ys,zs)
trds aplicar la definicion 4.2.2 se obtiene:

{'ZJS/[ ]}(a2 (2's5,Ys,25)) — ren(app(ys, 25),5"))
{2's/x: s} }(a2(2"s,ys,25))  —  ren(z : app(app(zs,ys), 25), S')
{'s/[1Har(2's,25)) — ren(z,S")
{'s/y ysHai(2's,25)) — ren(y : app(ys, z5), S')
donde es interesante observar que las substituciones de las lhs’s no quedan afec-
tadas por el proceso de renombramiento, debido a que son substituciones cons-
tructoras. Finalmente, el programa renombrado R" de R' con respecto a S’ es:
a2([]7ysazs) - al(ysazs)
az (T : Ts,Ys,25) — T :a2(Ts,Ys, 2s)

al([];ys) — Ys
0,1(33' : ms,ys) - T: (ll(.’L's,ys)

Es conveniente notar que, para un determinado renombramiento independiente
S" de S, la forma filtrada del programa residual puede depender de la estra-
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tegia empleada para seleccionar el par de S’ que se utiliza para renombrar
un término o de S, ya que puede existir, en general, mas de un término s
en S’ que cubre la llamada o (e.g., en el ejemplo anterior, podriamos tener
que ren(z : app(app(xs,ys), 2s),S") = = : a1(a1(zs,ys), 2s) si se selecciona el
par {app(zs,ys) — a1(zs,ys)) de S’ en lugar del par {(app(app(zs,ys),zs)
a2(zs,ys, 2s)), que fue el que se considerd.). Por consiguiente, la forma filtrada
de un programa no es Unica y una eleccién inconveniente puede hacer que se
pierda algin potencial especializador. Una posible heuristica (entre otras) pa-
ra eliminar este indeterminismo podria ser elegir para renombrar, de entre los
posibles pares (s — s') de S’ cuyo término s cubre a o, el par (s — ') para
el que la substitucién asociada 7', aquélla tal que o = 4'(s), fuese més general
o sintacticamente mdas “simple” en algin sentido que habria que precisar. En
el préximo apartado estudiaremos mas detenidamente el problema del indeter-
minismo de renombramiento y de la heuristica que puede establecerse para su
eliminacién.

El postproceso de renombramiento que acabamos de introducir en este apar-
tado puede verse como una extensién del definido en [34] para el caso de ex-
presiones con funciones anidadas. Para expresiones que no contengan funciones
anidadas, nuestro postproceso de renombramiento, esencialmente, se reduce a la
transformacién, més simple, de [34]. Un marco de evaluacién parcial en el que
también se utilizan técnicas de renombramiento es el de la deduccién parcial
conjuntiva [83, 128], donde pueden aparecer conjunciones de llamadas (4tomos)
en las cabezas de las clausulas de los programas evaluados parcialmente, lo cual
es algo comparable a la aparicién de simbolos de funcién anidados en las lhs’s
de las resultantes. Por consiguiente, en la deduccién parcial conjuntiva, como
en nuestro marco, la utilizacién de técnicas de renombramiento es obligatoria
para poder derivar un programa ejecutable a partir del programa especializado
intermedio. Existen dos diferencias entre nuestro postproceso de renombra-
miento y el introducido en [128]. En primer lugar, su definicién describe unas
transformaciones de renombramiento que pueden borrar variables dentro de las
llamadas renombradas. Como se ha advertido en [128], esta aproximacién puede
producir transformaciones incorrectas. La segunda diferencia se relaciona con el
indeterminismo a la hora de renombrar los cuerpos de las cliusulas. La trans-
formacién de renombramiento de [128] es semejante a la nuestra, pero introduce
dos fuentes de indeterminismo: i) la primera concierne a la forma en la que se
agrupan las conjunciones de los cuerpos de las clausulas para ser renombradas;
ii) la segunda, de forma similar a nuestro caso, surge cuando hay diferentes
formas de renombrar las conjunciones de los cuerpos una vez que se ha elegido
un renombramiento independiente. En [128] se introduce la idea de usar una
funcién de particién de las conjunciones que decide qué partes (de los cuerpos)
deberan renombrarse por separado y cudles no. Si bien esto puede resolver el
indeterminismo del primer tipo, como los propios autores reconocen, no solu-
ciona el indeterminismo del segundo tipo, puesto que una particién particular
todavia puede quedar cubierta con distintas opciones de renombramiento.
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4.2.1 Indeterminismo del Renombramiento.

El indeterminismo en la Definicién 4.2.2 de postproceso de renombramiento estd
inducido por el de la Definicién 3.3.3 de condicién de cierre, ya que el postpro-
ceso renombra los subtérminos de una expresién en el mismo orden en el que
se probd que eran cerrados, de acuerdo a la Definicién 3.3.3. Asi pues, cuando
el conjunto S de llamadas evaluadas parcialmente puede cubrir un término ¢ de
diferentes formas, dicho término admitird también diferentes renombramientos.
Para poner en evidencia este hecho y establecer la relacién existente entre las po-
siciones del término original y las posiciones del término renombrado, conviene
formalizar las nociones de conjunto de cubrimientos y de conjunto de posiciones
de cierre (o simplemente conjunto de cierre, para abreviar) de un término ¢ con
respecto a un conjunto S.

Definicién 4.2.3 (Conjunto de Cubrimientos y Posiciones de Cierre)
Sea S un conjunto finito de términos y t un término S-cerrado. Definimos el
conjunto de cubrimientos de t con respecto a S como sigue:

CSet(S,t) = {0 | O € c_set(S,t), (u.0, fail) € O, u € N*}

donde la funcion auziliar c_set, empleada para computar cada conjunto de cierre
0, se define inductivamente como: c-set(S,t) >

(0 siteX o t=ce€C;
"D, s) | (p,s) € cset(S,t:)} sit=c(ti,...,tn), c€C;
Ui {(ip, 5) | (p,5) € c_set(S, ti)} sit=p(t,ta), p € P;

{(A, )} U {{u.p,s'Y | s} =, (p,8') € c_set(S,0(z))} sit=f(tr,...,tn), fED,
r€Xy As€ S 6(s) =t

\ {(O,fail)} de otro modo.

Notese que las posiciones que terminan con la marca “0” identifican las situa-
ciones en las que un subtérmino de t no es instancia de ningin término de
S. Por lo tanto, un conjunto de posiciones que contiene un par de la forma
“u.0, fail)” no se considera un conjunto de cierre.

Las posiciones de cierre de un término ¢ con respecto a un conjunto S también
se denominaran posiciones S-cerradas. Nétese que la definicién anterior ignora
las posiciones etiquetadas por variables y simbolos constructores o primitivos, si
bien éstas se consideran cerradas trivialmente. Hablando de manera informal,
decimos que cada elemento del conjunto de cubrimientos es, a su vez, un con-
junto de posiciones de cierre, formado por las posiciones (anidadas) de ¢ que se
consideran cuando se usa inductivamente la Definicién 3.3.3 para comprobar si ¢
es S-cerrado. Cada uno de los elementos del conjunto de cubrimientos se obtie-
ne ensayando todos los modos posibles de hacer que el término ¢ sea S-cerrado,
i.e., explorando todas las posibilidades de cubrir ¢ empleando los elementos de
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S. Ahora, el hecho de que un término ¢ pueda probarse S-cerrado de diferentes
formas se manifiesta en que la funcién indeterminista C'Set computa varios con-
juntos de cierre para el término considerado. El siguiente ejemplo ilustra este
punto.

Ejemplo 17
Sea S = {f(X),9(X), f(9(X))} y considérese el términot = f(g(0)). Entonces,
hay dos posibilidades de verificar que t es S-cerrado:

1. Si se tiene en cuenta el término f(g(x)) € S, entoncest = {X/0}(f(g(X)))
y, trivialmente, se cumple que closed(S,{0}) es cierto. Por lo tanto, el
conjunto de posiciones de cierre asociado es O1 = {(A, f(9(X)))}.

2. Si por contra tomamos el término f(X) € S, entoncest = {X/g(0)}(f(X))
y se puede verificar que closed(S,{g(0)}), ya que g(0) = {X/0}(g(X)),
con g(X) € S y closed(S,{0}) por definicion. En este caso, el conjunto
de cierre asociado es O2 = {(A, f(X)),{1,9(X))}.

Esto se traduce en que el conjunto de cubrimientos

CSet(S,t) = {{{a, f(g(XIN}, {{a, F(X)), (1, 9(X))}}

Nétese que la Definicién 4.2.3 también es util para facilitar la implementacién
del test de cierre.

Dado un conjunto de llamadas S y un término ¢, cada uno de los conjuntos
de cierre O; € CSet(S,t) refleja una posibilidad de renombramiento para ¢. Por
otra parte, la idea de almacenar en cada conjunto de cierre, junto a la posicién
de cierre p considerada, el término s € S que la hace cerrada, facilita la tarea
del renombramiento. Estos dos aspectos se ponen de manifiesto en el siguiente
ejemplo.

Ejemplo 18

Consideremos de nuevo el conjunto S y el término t del Ejemplo 17 con el re-
nombramiento independiente S' = {(f(X) — f'(X)),(9(X) - ¢'(X)),
(f(9(X)) — h(X))}. Entonces, segin se emplee el conjunto de cierre O1 o
el Oy pueden obtenerse, respectivamente, los siguientes renombramientos para
t:

1.t = {X/0}(h(X)) = h(0), y
2.ty = ({Y/0} o {X/(¢'(Y)D(F'(X)) = f'(4'(0))

El ejemplo anterior, también pone de manifiesto que el renombramiento méas
adecuado (intuitivamente, el renombramiento esperado para el término ¢ con
respecto a S’), coincide con el que se obtiene al emplear el conjunto de cierre
con menor cardinalidad. Esta heuristica, precisa y hace operativa la intuicién,
anteriormente apuntada, de renombrar seleccionando aquellos conjuntos de cie-
rre cuyos pares generan las substituciones mas “simples”. En la implementacion
del prototipo de evaluador parcial INDY [13, 4], se ha definido una heuristica
para eliminar el indeterminismo del renombramiento basada en el concepto de
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conjunto de cubrimientos. La estrategia de renombramiento de INDY procede
del siguiente modo: se computa el conjunto de cubrimientos C'Set(S,t); después
se selecciona un conjunto de cierre con un nimero minimo de pares®; finalmen-
te, el renombramiento de ¢ se efectia siguiendo la particién (en subtérminos)
inducida por el conjunto de cierre seleccionado.

Es de destacar que la causa ultima del indeterminismo es la falta de indepen-
dencia del conjunto de llamadas especializadas S. Asi pues, es de esperar que
el indeterminismo desaparezca cuando dicho conjunto resulte ser independiente.
El siguiente lema, formaliza esta intuicién.

Lema 4.2.4 [202] Si S es un conjunto de términos independientes, entonces el
conjunto CSet(S,t) estd formado por un inico conjunto de cierre.

En adelante, mientras no se especifique otra cosa, supondremos que los
términos (y por consiguiente los programas) S-cerrados sélo admiten una for-
ma de ser renombrados, bien porque S resulte ser un conjunto independiente o
bien porque sea posible definir una heuristica que permita, para un término ¢,
seleccionar de forma determinista un conjunto de cierre O € CSet(S,t) como
base para el renombramiento.

4.2.2 Correccion de la Transformacion de Renombramien-
to.

Al tratar el problema de la correccion de la transformacién de renombramiento es
necesario tener en cuenta dos aspectos: por un lado, queremos que se alcancen
las condiciones de cierre e independencia deseadas; por otro, es preciso que
el programa especializado intermedio y el renombrado computen los mismos
resultados con las mismas respuestas.

La siguiente proposicién asegura que la Definicién 4.2.2 de postproceso de
renombramiento permite que se alcance la independencia de las llamadas espe-
cializadas y la condicién de cierre para el programa y los términos renombrados.
También asegura que el programa renombrado resultante es CB y lineal por la
izquierda.

Proposicién 4.2.5 (Independencia) Sea R un TRS CB y ortogonal, S un
conjunto finito de términos y g una expresion inicial (posiblemente comple-
ja) S-cerrada. Sea R' una LN-PE de R con respecto a S tal que R' es S-
cerrado. Sea S' un renombramiento independiente de S, de manera que R" =
ppreniazy(R',S") es la forma renombrada de R’ con respeto a S' y g = ren(g, S")
el renombramiento de g con respecto a S'. Entonces,

1. A={s"| (s s') € S’} es independiente,

2. R" es un TRS CB y lineal por la izquierda, y

SEsta heuristica se ha probado que es adecuada en la mayoria de los casos. En el
Ejemplo 18 se desecha el conjunto de cierre Oa, al que le corresponde la substitucién
{X/(4'(0)), Y/0}, seleccionando el conjunto de cierre Oy, al que le corresponde la substitucién
{X/0} sintdcticamente mds “simple”.
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3. R”calls U g”calls es A-cerrado.

Prueba. Pasamos a probar cada una de las afirmaciones del teorema:

1. Por la Definicién 4.2.1, para cada (s; — s) € S', st = fi(z1,-..,Tm),

donde f* es un simbolo de funcién nuevo y {z1, ...,z } son las distintas
variables de s; tomadas en el orden de su primera apariciéon. Entonces, A
es independiente por construccién.

2. Ahora se prueba que R" es un TRS CB y lineal por la izquierda.

[u1 Ry 0'1] [u2 Ro 0'2] [Un R, O'n] . .z .
Sea Dy = (s ~.n 81 ~rin --- ~4rn  Sp) una derivacién finita de

narrowing perezoso para s en R que produce la resultante R' = (o(s) —
$,), donde 0 = 0, 0 ... 00;. Por la Definicién 4.2.2, el renombramiento
de la resultante R' es la regla R" = (a(s') — ren(s,,S")), cuya lhs es
el término o(s') = o(f*(x1,-.-,2Zm)), donde f*(x1,...,x,) es lineal. Por
otra parte, por el Lema 2.9.17, para cada i, o(x;) es un término constructor
lineal y, para cada j # 4, Var(o(z;)) N Var(o(z;)) = 0. Por lo tanto, la
lhs de la regla R" es un patrén lineal, tal y como se queria demostrar.

3. Es suficiente demostrar que, para cada término S-cerrado t de R'cqps U
Jealls, €l término renombrado " = ren(t,S"), t" € R"caus U 9" cqus» €S
A-cerrado. Esta propiedad se demuestra por induccién estructural sobre
t.

=z € X. Inmediato, por la Definicién 3.3.3.

o

o t =c(t1,...,t,). Ya que t es S-cerrado, por la Definicién 3.3.3, cada
t; es S-cerrado. Entonces, por hipétesis de induccién, cada t] =
ren(t;, S') es A-cerrado, y la propiedad se sigue de forma inmediata.

et = f(t1,-..,ty). Ya que t es S-cerrado, por la Definicién 3.3.3,
t = 7(s), con s € S, y Ran(y) es S-cerrado. Por consiguiente,
por hipdtesis de induccién, para cada I € Ran(vy), ren(l,S") es A-
cerrado. Por otro lado, tenemos que t” = ren(t,S') = 4'(s'), con
(s » sy € Sy~ = {z/ren(y(x),S") | x € Dom(vy)}. De esto se
sigue que el conjunto Ran(v') es A-cerrado. Por tanto, existe un
s' € A tal que (('(s") = t"") A closed(A, Ran(v")), lo cual concluye
la prueba.

O

A partir de la Proposicién 4.2.5 y del Lema 4.2.4, puede establecerse de forma,
inmediata el siguiente resultado sobre los términos renombrados que afirma que
éstos son cerrados de forma tinica con respecto al conjunto .A.

Corolario 4.2.6 Sea S un conjunto de llamadas especializadas, t un término
S-cerrado y S' un renombramiento independiente de S. Sea A = {s' | (s —
s'y € S'}. Entonces, dado el término t" = ren(t,S’), el conjunto CSet(A,t")
estd formado por un unico conjunto de cierre.
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Es facil comprobar que las posiciones del término renombrado t" = ren(t, S")
son posiciones de cierre con respecto al conjunto A.

Lema 4.2.7 Sea S un conjunto de llamadas especializadas, t un término S-
cerrado y S' un renombramiento independiente de S. Sea A = {s' | (s —
s"y € 8'}. Sea t" = ren(t,S') un renombramiento de t. Para cada una de
sus posiciones p'' € FPos(t'"), con Head(t"|pw) € D, se cumple que p" es una
posicion A-cerrada.

Prueba. Se prueba esta propiedad por induccién estructural sobre .

et=x€X (ot =ce (). Inmediato, ya que en este caso t" =z € X (o
t"" = ¢ € C) y, por la Definicién 4.2.3, el enunciado se cumple por vacuidad.

et = c¢(t1,...,tn). Dado que t es S-cerrado, por la Definicién 3.3.3 se
cumple que cada uno de los subtérminos t; es S-cerrado. Ahora t" =
c(ren(t1,S5"),...,ren(ty,S")), y la posicién A se ignora al ser Head(t") =
¢ € D mientras que por hipétesis de induccién el resto de las posiciones p'
de los subtérminos ¢t = ren(t;, S"), con Head(t]|,») € D, son A-cerradas.

et = f(t1,...,t,). Ya que t es S-cerrado, por la Definicién 3.3.3, t =
v(s), con s € S, y Ran(y) es S-cerrado. Ahora, por la Definicién 4.2.1
(s s'Ye S cons' = fé(zy,...,m1), donde f° es un simbolo de funcién
nuevo y {z1,...,x)} son las distintas variables de s tomadas en el orden
de su primera aparicién. Por consiguiente, t" = ~'(f*(x1,...,2%)), con
v = {z/ren(y(z),S") | © € Dom(y)}. Ahora, A es una posicién A-
cerrada, por la Definicién 4.2.3 y por hipétesis de induccién, cada una de
las posiciones p” de los subtérminos ren(y(z;),S’), coni =1,...,k, para
las que se cumple que Head(t}|,) € D, son A-cerradas.

O

También es facil probar el siguiente lema, que establece la corresponden-
cia precisa entre la condicién de cierre de una expresién ¢ y la de su forma
renombrada.

Lema 4.2.8 Sea S un conjunto de llamadas especializadas, t un término y
S" un renombramiento independiente de S. Sea A = {s' | (s » §') € S'}.
Entonces, t'" = ren(t,S') es A-cerrado si y sdlo sit es S-cerrado.

Prueba. Completamente aniloga a la del punto (3) de la Proposicién 4.2.5. O

En lo que sigue se aborda el segundo de los aspectos sobre la correccién
de la transformacién de renombramiento: la equivalencia del programa residual
y el renombrado con respecto a las respuestas computadas por el narrowing
perezoso.

Primero conviene darse cuenta del siguiente hecho interesante, relativo a
las posiciones de un término sobre las que se pueden dar pasos de narrowing
usando las reglas del programa especializado. En general, dichas posiciones
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son posiciones de cierre. El orden en el que se utilizan las posiciones cerradas
viene dictado, como es natural, por la estrategia de narrowing. En particular
las posiciones perezosas mas externas y aquéllas intérnas que contribuyen a la
realizacién de un cémputo mas extérno con posterioridad deben ser posiciones
de cierre. Esta intuicién se formaliza mediante el siguiente lema.

Lema 4.2.9 Sea S un conjunto de llamadas especializadas, t un término S-
cerrado y S' un renombramiento independiente de S. Sea A = {s' | (s — s') €
S'}. Seat" =ren(t,S") un renombramiento de t. Sea R' una LN-PE de R con
respecto a S y sea R" = ppreniq.y(R',S"). Entonces,

1. Sip € FPos(t) es una posicién sobre la que se puede dar un paso de
narrowing (ordinario) en R', entonces p es una posicidn S-cerrada.

2. Sip' € FPos(t") es una posicion sobre la que se puede dar un paso de
narrowing (ordinario) en R", entonces p'' es una posicion A-cerrada.

Prueba.

1. Por definicién de evaluacién parcial, las reglas de R’ son resultantes de la
forma: R' = (o(s) = r), donde s € S y o es una substitucién (construc-
tora, en el caso de una LN-PE). Si es posible dar un paso de narrowing
sobre la posicién p es porque existe una regla de R’', digase la resultante
R', tal que:

mgu({tl, = o(s)}) # fail.

Esto obliga a que t|, = 6(s), de otro modo #|, y o(s) no serfan unificables.

Ahora conviene distinguir los siguientes casos:

e p = A. Entonces, por la Definicién 4.2.3, (p, s) pertenece a cualquier
conjunto de cierre del conjunto de cubrimientos C'Set(S,t).

e p # A. Entonces, puesto que t es un término S-cerrado, t = v(s’), con
s' €8,y closed(S,Ran(y)). Por consiguiente, habrd una ocurrencia
interna p, con t|, = 6(s), tal que (p, s) pertenece a algin conjunto de
cierre de C'Set(S,t). De otro modo t|p, no serfa unificable con la lhs
o(s) de R', en contra de lo supuesto.

2. Inmediato, ya que, por el Lema 4.2.7, todas las posiciones de " encabe-
zadas por un simbolo de funcién son A-cerradas.

O

De todo lo anterior se desprende que si queremos estudiar la equivalencia de
las derivaciones de narrowing a partir de un término ¢ en el programa residual
R' (resultado de la LN-PE de R con respecto a un conjunto de llamadas S) y
las correspondientes derivaciones de narrowing a partir del término renombrado
t"” en el programa renombrado R, es preciso establecer una relacién entre las
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Figura 4.2: Correspondencia entre las posiciones de cierre de un término y su
renombrado, en el Ejemplo 19.

posiciones de cierre del término t, O = {p | (p,s) € O A O € CSet(S,t)}, y
las posiciones de cierre del término ", O" = {p" | (p",s') € c_set(A,t")}. Si
el conjunto de llamadas especializadas S estd formado por términos no lineales,
entonces no existe una correspondencia uno a uno entre los elementos de O y
los de 0", como muestra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 19 Sea el conjunto S = {f(9(X),h(X)),9(X),(X)} y el término
t = f(g(h(0)), h(h(0))). Es sencillo comprobar que t es cerrado de forma tinica
respecto a S, siendo CSet(S,t) = {{{a, f(g(X),n(X))),(1.1,h(X)),
(2.1, h(X))}}. Dado el renombramiento independiente

S' = {{f(9(X), h(X)) = f'(X)),(9(X) = ¢'(X)), (M(X) = R'(X))},

el conjunto CSet(S,t) conduce al siguiente término renombrado: t"' = f'(h'(0)).
Ahora, el término t" tiene asociado un cubrimiento

CSet(A,t") = {{{a, f'(X)), (L, A (X))}},

siendo A = {f'(X),¢'(X),h' (X)}. Claramente, a las posiciones de cierre ‘1.1’
y 2.1’ del término t les corresponde la posicién de cierre ‘1’ en el término t"
(ver la Figura 4.2). Por lo tanto, si tuviésemos que definir una aplicacidn de
las posiciones S-cerradas del término t en las posiciones A-cerradas del término
renombrado t'', dicha aplicacién no seria inyectiva y, por lo tanto, su inversa
no seria una funcidn. Sin embargo, todavia es posible definir una relacion entre
las posiciones de t y sus correspondientes renombradas.

Formalizamos la relacién entre las posiciones de cierre de un término, (sobre
las que se dan los pasos de narrowing en el programa residual) y las correspon-
dientes posiciones del término renombrado ¢ (sobre las que se dan los pasos de
narrowing en el programa renombrado) mediante la siguiente definicién.

136



Definicién 4.2.10

Sea S un conjunto finito de llamadas, t un término S-cerrado y S’ un renom-
bramiento independiente de S. Caracterizamos la relacion entre las posiciones
de cierre del término t, O = {p | (p,s) € O A O € CSet(S,t)}, y las posiciones
de cierre del término t" = ren(t,S"), O" = {p" | (p",s") € c_set(A,t")}, sobre
las que se pueden dar pasos de narrowing, como un subconjunto n_Pos(t,S") de
p(0) x O" que se define inductivamente como sigue: n_Pos(t,S') =

(0 siteX o t=ce(;

U™ (i, ipe)} sit=c(ts,... tn), c€C,
¥ (Us,pr) € n_Pos(ti, S');

U?=1{<luk,lpk)} sit= p(tl,tz), c€eP,
¥ (Us, pr) € nPos(t;, S');

{{ah MU (U U {Us Uy, ipr) }) Zi t Z{ 9(<|9),|(5 > fs}(ih, coxn)) €5,
(U, pr) € n. Pos(8(zs), S')
\ y [n_Pos(8(x;),S")| = ni.

Se ha hecho uso de la notacién introducida en el Apartado 2.6.1, considerando
que si U y W son conjuntos de ocurrencias y W = § entonces U.W = . El
siguiente ejemplo ilustra el modo en el que opera esta definicién.

Ejemplo 20 Sea el conjunto S = {f(9(X),X),h(X)} y el término t =
c(f(g(h(Y)),n(Y))),h(0)), donde c es un constructor. Puede comprobarse que
t es cerrado de forma unica respecto a S, siendo

CSet(S,t) = {{(1, f(9(X), X)), (L.1.1, h(X)), (1.2, (X)), (2, (X)) } }
También puede comprobarse que para el renombramiento independiente
S' = {{f(9(X), X) = f1(X)), (h(X) = K(X))},

el conjunto CSet(S,t) conduce al término renombrado t'" = c(f'(h'(Y)), h'(0)),
cuyo cubrimiento es

CSet(A,1") = {{(1, F(X)), (L1, ' (X))(2, ' (X)) }},

siendo A = {f'(X),h'(X)}. La relacion entre las posiciones de cierre del
término t y del renombrado t" es:

n_Pos(t,S') = {{{1},1),({1.1.1,1.2}, 1.1), ({2}, 2)},
Debido a que al aplicar la Definicion 4.2.10:

1. n_Pos(f(g(h(Y)),h(Y))), ") = {({a}, ), ({1.1,2}, 1)}, ya que:

f(g(h(Y)),n(Y))) = {X/h(Y)}(f(9(X), X)), (f(9(X),X) = f(X)) €
S, U; ={1.1,2} yn_Pos(h(Y),S") = {{{a},A)};
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Figura 4.3: Correspondencia entre las posiciones de cierre de un término y su
renombrado, en el Ejemplo 20.

2. n-Pos(h(0), S') = {{A}, N}, ya que:
h(0) = {X/0}(h(X)), (h(X) = B'(X)) € S, U; = {1} yn_Pos(0,5") = 0.
La Figura 4.3 visualiza la relacion n_Pos(t,S’).

Como se ha podido apreciar, cuando se realiza una LN-PE de un programa
‘R con respecto a un conjunto S, se obtiene un programa R’ que en general no es
CB y tampoco lineal por la izquierda (si S no es lineal). Esto impide que la es-
trategia de narrowing perezoso 4., pueda aplicarse para ejecutar el programa
R'. Naturalmente, todavia es posible dar pasos de narrowing sin restricciones
con el programa R’'. Hemos demostrado que un proceso de renombramiento
como el de la Definicién 4.2.2 y la Proposicién 4.2.5 aseguran que el programa
renombrado R" podra ejecutarse empleando la estrategia Ajqzy. En lo que si-
gue establecemos un paralelismo entre las derivaciones de narrowing (perezoso)
en R y las derivaciones de narrowing (sin restricciones) en R’ formalizando el
concepto de paso de narrowing cuasiperezoso en R'. Intuitivamente, lo que bus-
camos con este concepto es definir un tipo de derivaciones en R’ tal que, cuando
se renombran los términos a evaluar y las reglas del programa, se obtiene una
derivacién de narrowing perezoso en R"” que computa el mismo resultado con
la misma respuesta; esto nos permitird demostrar la correccién del renombra-
miento y de la transformacién completa.

La siguiente definicién formaliza la nocién de multipaso de narrowing [23].

Definicién 4.2.11 (Multipaso de Narrowing)

[ui li—ri,04] . . , . ;.

Sea t 5" t;, para i perteneciente a algin conjunto de indices I =
{1,...,n}, un paso de narrowing tal que, para cualquier i y j en I, con i # j,
u; || uj y 05005 = 0 00;. Decimos que el término t es reducible por na-
(wi li—=ri,0i)ier

A

rrowing a t' en un multipaso de narrowing, denotado t t, siy
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sdlo si t' = (((¢[r1]u)[r2]us) - - - [Tn]u, )o, donde 0 = 6y 0...001 (el orden es
irrelevante).

Siguiendo a [23], cuando se quiera enfatizar la diferencia entre un paso de na-
rrowing como el definido en el Apartado 2.9.2 y un multipaso, denominaremos
al primero elemental. De otro modo, identificamos un paso elemental con un
multipaso en el cual el conjunto de posiciones que se reduce por narrowing tiene
un sélo elemento. Un multipaso de narrowing puede entenderse como un con-
junto de pasos de narrowing elemental que se realizan en paralelo. De hecho,
las condiciones impuestas sobre las posiciones y las substituciones de cada paso
elemental para definir un multipaso implican que, en un multipaso, el orden en
el que se componen las substituciones y se reducen las posiciones por narrowing
es irrelevante.

Definicién 4.2.12 (Paso de Narrowing Cuasiperezoso)

Sea S un conjunto de llamadas especializadas, t un término S-cerrado y S’ un
renombramiento independiente de S. Sea t" = ren(t,S’) un renombramiento
det. Sea R' una LN-PE de R con respecto o S y sea R" = ppreniq.y,(R',S").

Sea u" una posicion perezosa de t" en R" y ({u1,...,un},u") € n_Pos(t,S"),
definimos un paso de narrowing cuasiperezoso en R' como un paso multipaso
dado sobre las posiciones {u1,...,un}.

Una derivacién de narrowing cuasiperezoso en R' es una derivacién de na-
rrowing en R' cuyos pasos son todos cuasiperezosos.

Después de este trabajo previo estamos ya en disposicién de establecer la
equivalencia entre las derivaciones de narrowing perezoso en R y las derivacio-
nes de narrowing cuasiperezoso en R’. Necesitamos dos lemas auxiliares.

El siguiente lema, establece una propiedad interesante de los términos cerra-
dos con respecto a un conjunto de llamadas S y sus correspondientes formas
renombradas.

Lema 4.2.13 (Lema del Renombramiento) Sea S un conjunto finito de
términos y s,t dos términos S-cerrados. Sea S' un renombramiento inde-
pendiente de S. Sean s" = ren(s,S") y t" = ren(t,S"). Se cumple que
0" = mgu({s" = t"}) # fail si y sdlo si 0 = mgu({s = t}) # fail; donde
0" = {(z/ren(0(z),S")) | z € Dom(8)}.

Prueba. = Comenzamos con la prueba de la condicién necesaria. La idea es
definir un procedimiento constructivo consistente en lo siguiente: dado que 8"
es el mgu de s" y ", partimos de la ecuacién 0" (s") = 6" (t"") y sometemos ésta a
un proceso de “renombramiento inverso” de los términos que la componen, hasta
llegar a la ecuacién 6(s) = 6(t) donde 6 es un unificador de s y t; finalmente,
probamos que 6 es un mgu y que 6 y 6" cumplen la relacién que establece el
enunciado de este lema.
El procedimiento de renombramiento inverso se concreta en dos fases:

1. Renombramiento inverso de los términos s y t".
Esto conduce de forma univoca a los términos s y t. Dado que el re-
nombramiento no afecta a las variables de un término, se cumple que
Var(s") = Var(s) y Var(t") = Var(t). Asi pues, §"(s) = 0" ().
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2. Renombramiento inverso de los términos de Ran(8").

Ya que los términos s y ¢ son S-cerrados, por el Corolario 4.2.6 y el Lema
4.2.7, s" y t" son A-cerrados de forma unica y todas sus posiciones son
de cierre. Ademés, dado que 6" es el mgu de s” y t”, los componentes
de Ran(#") son subtérminos de s” y t" y por consiguiente, A-cerrados.
Por tanto, para cada t] € Ran(8"), existe un t; tal que ¢} = ren(t;, S’).
También, dado que el renombramiento no afecta a las variables, se cumple
que Dom(6") = Dom(6). Asi pues,

9" = {x;/t! | z; € Dom (")}
= {xz;i/ren(t;, S") | x; € Dom(6)}.

Si ahora aplicamos el renombramiento inverso a los términos de Ran(6"),
obtenemos la ecuacién 6(s) = 6(t), con 6 = {z;/t; | z; € Dom(6)}, lo
que indica que los términos s y ¢ unifican con unificador §. Dado que los
términos s y t unifican, por el teorema de unificacién, existe un mgu({s =
t}) # fail, que es tnico (salvo renombramiento de variables). Ademds,
dicho mgu debe coincidir con 6, ya que de otro modo 8" no seria un mgu
de s" y t".

La prueba de la condicién suficiente se realiza mediante un razonamiento
similar al anterior y haciendo uso directo de la Definicién 4.2.2. O

El lema siguiente clarifica la relacion existente entre los pasos de narrowing
perezoso en R" y los pasos de narrowing cuasiperezoso en R'.

Lema 4.2.14 Sea R un TRS ortogonal y CB. Sea S un conjunto finito de
términos y t un término S-cerrado. Sea R' una LN-PE de R con respecto a
S tal que R' es S-cerrado. Sea S' un renombramiento independiente de S,
R" = pprengy(R',S") y t' = ren(t,S'). Sea R" = (o(s') = r") € R" el
renombramiento de la correspondiente resultante R' = (o(s) — r) € R/, donde
r" =ren(r,S") y (s = s') € S'. Entonces, existe un paso de narrowing perezoso
gt kﬁL’z ] t!, en R", si y sdlo si existe un paso de narrowing cuasiperezoso
g (ol fher t1 en R', donde (U,u") € nPos(t,S"), U ={u; |i € I} eI =
{1,...,n}. Mds ain, se cumple que t| = ren(t1,S") y 6" = 0[Var(¢)].

Prueba. Primero se debe notar que |U| = 1 solamente si S es un conjunto de
términos lineales. En el caso general, |[U| > 1y, debido a que esa cardinalidad
mayor que la unidad proviene de la existencia en S de terminos no lineales (i.e.,
con multiples apariciones de la misma variable), se cumple que t|,; = t|,; para
cada i # j.

Si es posible dar un paso de narrowing perezoso t" [u”ﬂ;’z”] t! en R”,
entonces 8" = mgu({t"|w = o(s")}) £ fail y, ya que t"'|yr = ren(t|y;,S")
y o(s') = ren(o(s),S"), el Lema 4.2.13 es aplicable y podemos decir que 6 =
mgu({tlu, = o(s)}) Z fail y 8" = {(z/ren(8(x),S")) | = € Dom(6)}. Por

. . . i R0
consiguiente, existe el paso de narrowing t i &1 0(t[r]y;)- Ahora, por la
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Definicién 4.2.11 y el hecho de que u;, uj, con i # j, son posiciones disjuntas,
es posible dar un multipaso de narrowing cuasiperezoso de t a t1.

Ademids, claramente, t! = ren(t1,5") y, ya que Hfg,w(t) es una substitucién
constructora, entonces 8" = 8[Var(t)].

La prueba de la condicién suficiente se realiza mediante un razonamiento
similar al anterior y aplicando el lema del renombramiento (Lema 4.2.13) en el
sentido inverso. m|

Finalmente, la siguiente proposicién establece la correccién de la transfor-
magcién de renombramiento.

Proposicion 4.2.15 Sea R un TRS ortogonal y CB, S un conjunto finito de
términos y t un término S-cerrado. Sea R' una LN-PE de R con respecto a
S tal que R' es S-cerrado. Sea S' un renombramiento independiente de S,
R" = pprenia.y(R',S") y t" = ren(t,S"). Entonces, existe una derivacidn

. 9" . . . . .
de narrowing perezoso t" ~.x*d en R si y sdlo si existe una derivacidn de

. . 0 * ! y
narrowing cuasiperezoso t ~*d en R' que emplean las reglas correspondientes
sobre las posiciones correspondientes y donde 6" = 0[Var(g)].

Prueba. Trivial, por induccién sobre la longitud de las derivaciones, utilizando
el Lema 4.2.14. O

4.3 Correccion de la Evaluacion Parcial Dirigida
por Narrowing Perezoso.

Utilizando los resultados del apartado anterior, podemos establecer finalmente
la correccién (débil) de la transformacién LN-PE con el postproceso de renom-
bramiento.

Teorema 4.3.1 (Correccién Débil) Sea R un TRS ortogonal y CB, e una
ecuacion y S un conjunto finito de términos. Sea R' una LN-PE de R con
respecto a S tal que R' y e son S-cerrados. Sea S’ un renombramiento inde-
pendiente de S, y e" (resp. R") un renombramiento de e (resp. R') empleando
S'. Si el procedimiento de narrowing perezoso computa la respuesta 6" para e"
en R", entonces computa una respuesta 6 para e en R, donde 6 < 8"[Var(e)].

Prueba. Con el fin de probar este teorema, primero realizamos las siguientes
consideraciones acerca de las substituciones 6, 8" y el programa R. Dado que
(por la Proposicién 2.9.17) los términos del rango de las substituciones 814, (¢
y Gf’wr(e) son términos constructores lineales, se cumple que:

1. El postproceso de renombramiento no afecta a Oyyar(e)-

2. Las substituciones Oyyar(e) ¥ Hﬁjw(e) son substituciones normalizadas.
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Por otra parte, dado que R es ortogonal y CB, es confluente. La restriccién a
respuestas normalizadas y la confluencia de R son los requisitos necesarios para
poder aplicar el resultado de correccién débil de la NPE utilizando narrowing sin
restricciones (Teorema 3.3.6). Hechas estas aclaraciones, estamos en condiciones
de iniciar la prueba.

Si existe una derivacién de narrowing perezoso en R”

— . 9"
Dy = (e" ~ n* true),

entonces, por la Proposicion 4.2.15, existe una derivacién de narrowing cuasi-
perezoso en R’

D, = (e L true),

que emplea las correspondientes resultantes de R’ sobre las correspondientes
posiciones de e. Dado que el narrowing sin restricciones subsume cualquier
derivacién de narrowing, la anterior puede considerarse una derivacién de na-
rrowing sin restricciones en R’. Ahora, aplicando la correccién débil de la NPE
usando narrowing sin restricciones, existe una derivacién de narrowing sin res-
tricciones en R tal que

D; = (e 0 true), con ' < 6"[Var(e)].

Por la correccién del narrowing, 6' es una solucién para e en R. Ahora, por la
completitud del marrowing perezoso para respuestas constructoras, existe una
derivacién de narrowing perezoso en R,

Dy = (e ok true), con 6 < 6'[Var(e)].

O

En [14] se presenta una prueba del Teorema 3.3.6 que puede ser parametriza-
da para cualquier estrategia de narrowing, bajo el supuesto de que se cumplen
las condiciones de completitud de la estrategia considerada. Aquf hemos pre-
ferido mantener el anterior esquema de prueba, no solamente porque pueda
generalizarse del mismo modo a otras estrategias de narrowing, sino porque
revela ciertos aspectos interesantes sobre la dificultad para probar la completi-
tud (débil) del método de NPE para ciertas estrategias de narrowing, como la
perezosa. La causa principal de que el razonamiento de la prueba anterior no
pueda invertirse (para demostrar el resultado de completitud débil) es que, en
general, aunque el programa transformado R’ obtenido a través de un proceso
de LN-PE es parte de una NPE, lo contrario no es cierto. Por otra parte, el
Teorema 3.3.7, que deberia emplearse en lugar del Teorema 3.3.6 en la prue-
ba de la completitud, requiere que el programa sea terminante, ademéas de ser
confluente (contrariamente al Teorema, 3.3.6, que solamente exige la confluencia
del programa). Dado que los programas con los que tratamos no son en general
terminantes, la completitud (débil) para el proceso de LN-PE debe abordarse
empleando técnicas propias.
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En lo que resta de apartado nos centramos la prueba de la completitud débil
de la LN-PE con el postproceso de renombramiento y discutimos las dificultades
para alcanzar resultados més fuertes.

La clave para la prueba de la completitud débil de la LN-PE consiste en
establecer que cada secuencia de reescritura en el programa original R, para
una ecuacién e S-cerrada, puede ser reproducida para la ecuacién renombrada
en el programa renombrado R"”, resultado final de la LN-PE con el postproceso
de renombramiento.

Proposicion 4.3.2 Sea R un TRS ortogonal y CB, e una ecuacion y S un
conjunto finito de términos. Sea R' una LN-PE de R con respecto a S tal que
R' y e son S-cerrados. Sea S’ un renombramiento independiente de S, y e
(resp. R") un renombramiento de e (resp. R') empleando S'. Si e —* true en
R entonces e" —* true en R".

Antes de probar este resultado precisamos realizar ciertas consideraciones y
demostrar una serie de resultados auxiliares.

Los TRS’s ortogonales poseen la interesante propiedad de que los descen-
dientes de los redexes a lo largo de una secuencia de reescritura son también
redexes [113]. M4s concretamente, Klop indicé en [112] que la contraccién de
un redex situado bajo otro redex no hace que este iltimo deje de serlo. Recien-
temente, Middeldorp ha extendido en [146] esta propiedad a los TRS’s cuasi
ortogonales. Esto se concreta en el siguiente lema.

Lema 4.3.3 Sea R = (F,R) un TRS cuasi ortogonal, t un término tal que
t = o(l) para algunal — r € R y o € Subst(F,X). Siu € Posg(t)\{a},
entonces, para todo término s, existe una o' € Subst(F, X) tal que t[s], = o'(1).

La demostracién de este lema revela que el redex para el cual se han contraido
posiciones més internas, y que continua siendo un redex, lo es con respecto a la
misma lhs que lo era antes.

En lo que resta de este apartado consideraremos secuencias de reescritura
outermost, i.e., secuencias en las que se explotan en paralelo, o mediante un
multipaso, los redexes mds externos de un término. Se sabe que la estrategia
outermost es fair [113], en el sentido de que si se relaja la condicién de explotar
las ocurrencias de los redexes mas externos en el momento en el que éstos apa-
recen, y se permite retrasar la evaluacién de un redex (mds externo) siempre y
cuando se garantice que serd evaluado eventualmente (él o sus descendientes),
la estrategia que se obtiene es normalizante para TRS’s ortogonales.

El siguiente lema de lifting es una variante del resultado de completitud del
narrowing perezoso y es util para la prueba de la Proposicién 4.3.2.

Lema 4.3.4 Sea R un TRS ortogonal y CB. Sea o una substitucion constructo-
ra, V un conjunto finito de variables y s un término encabezado por un simbolo
de funcion, con Var(s) C V. Sio(s) =pi,Ri - —pn,R. t €S UNG secuencia

de reduccidn outermost, entonces eziste una derivacion de narrowing perezoso

P1 R1 o1 y2 R, .0 . .
8 Ry o RNty una substitucidn constructora o' tal que o' (') =t y

o'oopo---001 =0 [V].
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Prueba. Anéloga a prueba del Lema 3.4 que aparece en [148]. O

Este lema puede generalizarse para hacerlo aplicable incluso cuando la subs-
titucidén que se considera no es constructora, siempre que no introduzca nuevos
redexes. Esto resulta muy 1til porque nos permite no prestar atencién a ciertos
subtérminos encabezados por simbolos de funcién y que son introducidos por
instanciacién, cuando no se contraen en la derivacion considerada. El siguiente
resultado es auxiliar:

Lema 4.3.5 [16] Sea R un TRS ortogonal y CB, Sea 6 = {z1/51,...,Zm/Sm}
una substitucion idempotente tal que s; es un término encabezado por un simbolo
de funcion, para todoi =1,...,m. Sea s un término encabezado por un simbolo
de funcién y 6(s) = to —pi,R: *** —>pn,R. tn unae secuencia de reduccion donde
A; = (tiz1 —pi,rs ti) Yy P = Pioi\Aj, parai =1,...,n, n > 0. Sip]| p;
op < p; para todo p € P;_1, i = 1,...,n, entonces existe una secuencia de
reduccion s —p, g, --- —p..R. S tal que 0(s') =t,,.

Ahora podemos extender el Lema 4.3.4 para substituciones no constructoras
que no introducen nuevos redexes.

Proposicion 4.3.6 Sea R un TRS ortogonal y CB. Sea o una substitucion
y V un conjunto finito de variables. Sea s un término encabezado por un
stmbolo de funcion y Var(s) C V. Sea 6(s) =p,R, *** —p.,R, T UNaG secuen-
cia de reescritura outermost tal que, para todos los redexes outermost o(s)|,
de o(s), p € FPos(s). Entonces, ezxiste una derivacion de narrowing pere-
2080 S ~py Rio1 t “PpuRaon b Y una substitucion o' tal que o'(t') =t y
o'oopo0--r001 =0 [V].

Prueba. En esta prueba consideramos dos casos:

1. ¢ es una substitucién constructora.

En este caso, la prueba se sigue directamente del Lema 4.3.4, y ¢’ es una
substitucién constructora.

2. o es una substitucién no constructora.

Entonces, existen unas substituciones 6 y 85 tales que o = 62 o0 61, donde
podemos suponer que la substitucién 6, es constructora y que, para todo
elemento s’ € Ran(fz), s' es un término encabezado por un simbolo de
funcién. Entonces, o(s) = 62(61(s)). Aplicando el Lema 4.3.5, tenemos
que 81(s) =py,R; -+ —p.,R. S tal que b2(s") = t. Por otro lado, ya que
o no introduce redexes outermost (i.e., si o(s)|, es un redex outermost,
entonces p € FPos(s)), entonces la secuencia es una secuencia outermost.

Ahora, aplicando el Lema 4.3.4 a esta secuencia de reduccién, existe una

. -2 . p1,R1,01 PnsRn,on .
derivacién de narrowing perezoso s ~,/y --- ~>.yn t' y una substitu-

cién constructora " tal que o"'(t') = s" y 0" 05, 0--- 001 = 01 [V].
Tomando o' = 02 o 0", tenemos que o'(t') = (2 0 ") (') = 02(c" (t')) =
02(s") = t. Finalmente, ya que ¢"” ooy, 0--- 001 = 6 [V], tenemos que
f00" 0gp0- 001 = 63081 [V]y, por consiguiente, 6’0o, 0---001 = o [V].
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Finalmente estamos en disposicién de demostrar la Proposicién 4.3.2.
Prueba. Sean B,..., B, todas las secuencias de reduccién de e a true, y
sea k; el numero de redexes contraidos en B;, i = 1,...,m. Realizamos la
prueba del enunciado de esta proposicién por induccién sobre el niimero maximo
n = max(ki,- .., k) de redexes que es necesario contraer para reducir e a true.

1. Caso base (n = 0):

Trivial, ya que en este caso e es true y €' = ren(true, S') = true.

2. Caso inductivo (n > 0):

Puesto que e es S-cerrado, existe un conjunto de cierre {(p1,$1),-.- .,
(Pm,sm)} € CSet(S,e), con m > 0, donde p; € FPos(e) y s; € S,
t=1,...,m. Haciendo uso del Lema 4.3.3 y de las buenas propiedades de
los TRS’s ortogonales, consideramos el siguiente proceso de normalizacién:

(a) Seleccionar el subtérmino mds interno de e que sea S-cerrado, i.e.,
elp; = 0(s;) siendo Ran(f) un conjunto de términos S-cerrado, y que
cumple las siguientes condiciones:

e existe al menos una posicién g € Pos(e
redex de e, y

p:) tal que e|p, 4 €s un

e para todo redex e|,,., de e, tenemos que ¢' € FPos(s;).

Es evidente que un término asi existe, ya que de otro modo e no
contendria redexes o no seria S-cerrado, en contra de lo supuesto.

(b) Explotar los sucesivos redexes de el,, seleccionando, en orden, los
redexes més externos (i.e., reducir siguiendo un orden outermost).

Por consiguiente, podemos considerar la siguiente secuencia de reduccién,

e[e(si)]Pi —*pi.q1,R1 - -+ 7pi.qr,Re e[tk]m —" true

donde la correspondiente secuencia de reduccién para 6(s;)

0(51) —q1,R1 -+ “Pqi,Ra 123

es outermost y ty, es una hnf, ¥ > 0. Sea V un conjunto finito de variables
que contiene Var(s;). Por la Proposicién 4.3.6, sabemos que existe una
derivacién de narrowing perezoso s; ~+q, Ri,o1 -+ - “*qu,Rx,0% Lk qUE CONtrae
las correspondientes posiciones empleando las correspondientes reglas. Por
definicién de LN-PE, alguna resultante de R’ se ha construido a partir de
un prefijo de esta derivacién. Supongamos que la siguiente subderivacién

q1,R1,01 4, Rj,05 .
8; Nin ..o~ b, 0<i<k
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es la que ha sido usada para construir esa resultante. Sea 0" = ojo0---00y.
Dado que 0(s;) =4, R, --- —*¢;,R; t, nuevamente por la Proposicién 4.3.6,
existe una substitucién o' tal que o'(t') =ty o' 00" = 6 [V]. Asi, la
resultante considerada (una vez renombrada) tiene la forma

R" = (a"(s}) = ren(t', S")),

donde (s; — s}) € S', y la secuencia de reduccién que se considera en R
tiene la forma

e = e[0(si)lp; —pi.qi,Rr - pi.g;,R; €[tlp; =" true

Ahora es facil demostrar que la ecuacién renombrada e” = ren(e, S’) pue-
de reducirse sobre la posicién pf utilizando la regla R", donde p} es la
posicidn correspondiente de p; en e: por hipétesis, Ran(#) es S-cerrado;
mds aln, ya que ¢’ es una substitucién constructora y ¢’ o o” = 6 [V],
tenemos que ¢'(x) es también un término S-cerrado para todo z € V.
Entonces, existe una substitucién ' = {z/ren(c'(z),S") | = € V} tal
que Ran(#') es A-cerrado; por definicién de postproceso de renombra-
miento, €|,y = ren(elp;,S') = ren(6(s:),S") = ren(o’ 0 0"(s;),S") =
¢'(o" (ren(s;, S'))) = 0'(c"(s})); por consiguiente, €”[, es una instancia
de la lhs " (s}) y puede darse el paso de reescritura

el = 6'(0"(s7)) =m0 (ren(t', S")) = ren(o’(t'),8") = ren(t, S")

y, asi €' —pu go e'[ren(t,S')],», de donde resulta inmediato que
e"[ren(t, S")]py = ren(e[t]p;,S").

Con el fin de constatar que se cumplen las condiciones para aplicar la
hipétesis de induccién, comprobamos si el término e[t],, es S-cerrado: por
la Proposicién 4.2.5, el término ren(t’, S') es A-cerrado y por consiguiente,
por el Lema 4.2.8, t' es S-cerrado; puesto que o'(x) es S-cerrado para
todo x € V, entonces por definicién de la condicién de cierre, o'(t') = ¢
es también S-cerrado; por hipétesis, e es una expresién S-cerrada y dado
que la posicién p; es una posicién de cierre, el contexto e[ |, es S-cerrado.
Ahora, nuevamente por definicién de la condicién de cierre, e[t],, es una
expresién S-cerrada.

Ahora e[t],, —=* true es una secuencia de reduccién con menos de n redexes
por contraer y e[t],, es una expresién S-cerrada. Aplicando la hipétesis

induccién, existe un uenci reduccién e’[ren " rue
de induccién, existe una secuencia de reduccién e” t,S")]pr =%t
en R"”, con lo que se puede construir la secuencia de reduccién

e =y g €'[ren(t, S| =" true
en R", lo que constituye el resultado deseado.

146



O

La completitud débil del método de LN-PE es una consecuencia directa de
la, Proposicién 4.3.2 y de la correcciéon y completitud del narrowing perezoso.

Teorema 4.3.7 (Completitud Débil) Sea R un TRS ortogonal y CB, e una
ecuacidn, y S un conjunto finito de términos. Sea R' una LN-PE de R con
respecto a S tal que R' y e son S-cerrados. Sea S' un renombramiento inde-
pendiente de S, y e" (resp. R") un renombramiento de e (resp. R') empleando
S'. Sea R" un TRS no ambiguo. Si el narrowing perezoso computa la res-

puesta 0 para e en R, entonces computa una respuesta 6" para ” en R", con
0" < 0[Var(e)].

Prueba. Puesto que existe una derivacién de narrowing perezoso e '\»eLN* true
en R, por la correccién del narrowing perezoso se tiene que 6(e) —* true en R.
Dado que (por la Proposicién 2.9.17) los términos del rango de la substitucién
O1var(e) sOn constructores, claramente, por definicién de la condicién de cierre,
el término O(e) es S-cerrado, y ren(d(e), S") = 6(e'"). Ahora, por la Proposi-
cién 4.3.2, existe una secuencia de reescritura 6(e'’) —* true en R”. Por otra
parte, dado que el TRS R es CB, lineal por la izquierda (Proposicién 4.2.5)
y no ambiguo, R" es TRS ortogonal y CB. Por consiguiente, ya que 6 es una
solucién de e en R", por la completitud del narrowing perezoso, existe una

derivacién e ~3, v * true en R", tal que " < 6 [Var(e)]. O

Una observacién importante, respecto a la prueba de la completitud que
acabamos de presentar, es que ha sido necesario imponer la condicién de que
el programa, transformado R" sea no ambiguo. Esto se debe a que, en general,
se puede producir una pérdida de la condiciéon de no ambigiiedad al derivar el
programa, especializado R' que el postproceso de renombramiento no siempre es
capaz de recuperar. El siguiente ejemplo ilustra este problema.

Ejemplo 21 [17] Considérese el siguiente programa:

f(0,0) — 5(f(0,0))

f(s(N),X) = s(f(N,X))
g(0) — g(0)
h(s(X)) — 0.

El programa hace un uso exhaustivo de las caracteristicas que hacen apreciable la
evaluacion perezosa, i.e., la manipulacion de estructuras de datos infinitas y lla-
madas o funcidn no terminantes. Queremos especializar este programa con res-
pecto o la llamada inicial
h(f(X,g(Y))). Nétese que este término se reduce a 0 si la variable X se enlaza
a s(O), mientras que no termina si X se enlaza a 0 (debido a una evaluacidn
del segundo argumento que no termina). Si aplicamos el algoritmo de LN-
PE y el postproceso de renombramiento (renombrando el término inicial como
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h2(X,Y)), obtenemos el siguiente programa renombrado” :

M(X) - h1(X)
hl(s(X)) — 0
h2(X,0) — h1(X)

h2(s(X),Y) — 0
h2(s(X),0) — 0

Contrariamente al programa original, el programa renombrado no es ortogonal,
debido a la aparicion de varios pares criticos (aungue todos son convergentes).
Es mds, ni siquiera es cuasi ortogonal. Aunque el programa renombrado even-
tualmente podria ejecutarse usando el algoritmo de narrowing perezoso (ya que
los problemas planteados siguen siendo de unificacion lineal), la pérdida de la
no ambigiiedad rompe la completitud de la estrategia.

Nétese también que el programa filtrado tiene un comportamiento peor que
el programa original, respecto a la terminacién. Por ejemplo, consideremos el
término h(f(s(0), g(0))). La evaluacién de este término empleando la estrategia
de narrowing perezoso da lugar a un arbol de bisqueda finito para el programa
original R. Sin embargo, el término renombrado h2(s(0),0) tiene un &rbol
de buisqueda infinito en el programa filtrado R”. La rama infinita se debe a
la aplicacidn de las reglas h2(X,0) — h1(X) y hl(X) — hl(X). Asimismo,
este ejemplo muestra que la especializacién de programas usando narrowing
perezoso puede destruir las ventajas de la existencia de computos de reduccién
deterministas en el programa original.

En [17] también se ha observado que cuando se realiza una LN-PE es posible
la aparicién de reglas redundantes en el programa especializado, si bien éste es
un inconveniente menor que puede evitarse mediante la eliminacién de las reglas
duplicadas en una fase de postproceso adicional.

Por otra parte, el hecho de que la estrategia de narrowing perezoso no goce
de propiedades de optimalidad como las del narrowing necesario (ver Aparta-
do 2.9.4) dificulta las pruebas de correccién fuerte. Es inmediato demostrar que,
bajo la condicién de que la estrategia de evaluacién empleada computa respues-
tas independientes, los teoremas 4.3.1 y 4.3.7 pueden fortalecerse para establecer
que el programa original y el renombrado computan las mismas respuestas.

En [17] se demuestra que los inconvenientes que acabamos de relatar no
aparecen cuando se realiza una NPE basada en la estrategia de narrowing ne-
cesario. En los préximos capitulos estudiaremos las condiciones bajo las cuales
la NPE basada en la estrategia de narrowing perezoso no pierde tampoco las
buenas cualidades de su mecanismo de base y goza también de las propiedades
de correccién y completitud fuertes.

Para terminar este capitulo, mostramos la potencia del procedimiento de
LN-PE estudiando la especializacién del programa match para la bisqueda de

"Este programa se ha obtenido utilizando el sistema INDy. El sistema INDY permite com-
binar narrowing perezoso y simplificacién usando un subconjunto terminante de reglas de las
reescritura [95]. Si bien la simplificacién puede tener un impacto positivo en la estructura de
los programas especializados, no puede explotarse de forma efectiva en este ejemplo, ya que
la Unica regla terminante es la que define la funcién h.
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patrones en cadenas introducido en [114]. Entre otros autores, este ejemplo ha
sido discutido por [106, 188, 108].

4.4 Busqueda de Patrones en Cadenas.

Un ejemplo estdandar en la literatura sobre evaluacién parcial es el problema
consistente en derivar un programa eficiente para la bisqueda de patrones en
cadenas de caracteres, partiendo de un programa ingenuo y poco eficiente que se
especializa, para un patrén determinado, empleando evaluacién parcial [86, 108].
El programa original R (un listado del cual puede verse en la Figura 4.4(a))
comprueba si un patrén p aparece dentro de una cadena s, comparando iterati-
vamente dicho patrén con un prefijo de s. En el caso de que p no ajuste con el
prefijo de s considerado, el primer elemento de s se elimina y el proceso comien-
za de nuevo con el resto de la cadena s. Esta estrategia de comparacion no es
optima, ya que pueden realizarse reiteradamente comprobaciones innecesarias
sobre los mismos elementos de la cadena. El poder de una técnica de transfor-
macion puede medirse comprobando si puede alcanzar, por medios automaticos,
el grado de optimizacién que se obtiene al aplicar el algoritmo de Knuth, Mo-
rris y Pratt (KMP) para la bisqueda de patrones, que construye un autémata
finito determinista. El llamado “test KMP” se emplea a menudo para comparar
la fortaleza de los diferentes especializadores. Este ejemplo es particularmente
interesante porque es un tipo de optimizacién que no son capaces de obtener
automdticamente ni la evaluacién parcial clésica (de programas funcionales) ni
tampoco la deforestacién [108]. La deduccién parcial de programas 1dgicos y la
supercompilacién positiva de programas funcionales si que pasan el test [108].
El método de LN-PE, aqui presentado, también resuelve satisfactoriamente el
problema, como ilustra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 22 Sea R el programa ingenuo de la Figura 4.4 (a) para la bisqueda
de patrones en cadenas de bits. Supongamos que el patrén es la cadena 0017
y que deseamos resolver el problema de biuscar la aparicion de dicho patrin
dentro de una cadena arbitraria s. Si aplicamos el evaluador parcial basado
en narrowing perezoso al término match(001,s), obtenemos el programa R'®
(Figure 4.4, (b)). Después del postproceso de renombramiento se obtiene el pro-
grama especializado R" (Figure 4.4, (c)). El grado de especializacion obtenido
en este programa es esencialmente andlogo al de las reglas producidas por el su-
percompilador positivo de [188]. El programa especializado se comporta como un
buscador de patrones de estilo KMP, dando las mismas ventajas, en términos
de complejidad, que el algoritmo de KMP cuando se le compara con el progra-
ma original. Para un patron determinado p el programa especializado realiza

8Por simplicidad, se han omitido las reglas que reducen las funciones a “false”. Se ha
empleado la regla de desplegado ostrans (ver Apéndice A) para obtener la mejor de las
especializaciones posibles. Tendremos que esperar a las mejoras en el control del método
de NPE, introducidas en el capitulo 8, para obtener el mismo resultado con estrategias de
desplegado mas liberales.
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(a) R (Buscador de patrones ingenuo):

match(p,s) — loop(p,s,p,s)
loop(nil, ss,op,0s) — true
loop(p : pp,nil,op,08) —  false
loop(p : pp, s : ss,op,08) — (p =~ s = loop(pp,ss,op,0s)) % continuar
loop(p : pp, s : ss,0p,08) — ((p = s) =~ false = next(op,0s)) % saltar cadena
next(op,nil) — false
nect(op,s: ss) — loop(op, ss,op,ss) % ir a loop

(b) R' (LN-PE de R con respecto a match(001, s)):

match(001,s) — loop(001,s,001,s)
loop(001,0 : s5,001,0: ss) — loop(01,ss,001,0 : s8)
loop(001, s : $5,001,s:ss) — ((0=s)= false
= loop(001, 55,001, s5))
loop(01,0 : ss’,001,00 : ss’) — loop(l,ss’,001,00 : ss’)
loop(01,s’ : 55',001,0: 5" : ss’) — ((0~s')~ false
= loop(001, ss’,001, " : ss’))
loop(1,1: 85,001,001 : ss"”) — true
loop(1,s" :ss",001,00:s" : ss"”) — ((1=s")=~ false
= loop(01, s” : s5",001,0: s : "))

(¢) R" (Renombramiento de R'):

match’(s)

loop_001(0 : ss)
loop_001(s : ss)
loop_01(0 : ss)
loop01(s : ss)

loop_001(s)

loop01(ss)

((0 ~ s) ~ false = loop_001(ss))
loop_1(ss)

((0 ~ s) ~ false = loop_001(ss))
true

((1 ~ s) ~ false = loop_01(s : s5))

loop_1(1 : ss)
loop_1(s : ss)

R

Figura 4.4: Test KMP para programas de bisqueda de patrones en cadenas de
bits.

muchas menos comparaciones, mds aun conforme la longitud de p se hace mds
grande (i.e., aumenta su nimero de bits), la complejidad del programa original
también se hace mds grande, mientras que para el programa especializado existe
una cota superior que es independe de la longitud de p.

Hemos supuesto que la bisqueda se realiza sobre cadenas de bits, i.e., cadenas
que contienen solamente ceros o unos. Nétese que la elecciéon de un alfabeto
binario finito tiene repercusiones a la hora de alcanzar el éxito en la especializa-
cién de este ejemplo. Para obtener resultados similares cuando se manipula un
alfabeto general, es necesario el uso de mecanismos que permitan la propagacién
de informacién negativa durante el proceso de especializacién [190].
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4.5 Conclusiones.

En este capitulo, hemos investigado las propiedades de una instancia del método
genérico de NPE, descrito en el capitulo 3, basada en el narrowing perezoso. El
proceso de evaluacién parcial se desarrolla en dos fases. A la fase de evaluacién
parcial propiamente dicha, sigue una fase de renombramiento que restaura la
disciplina de constructores del programa original y también alcanza la deseada
condicién de independencia del conjunto de llamadas evaluadas parcialmente.
Se ha demostrado que la transformacién de renombramiento es correcta, en
el sentido de que el programa residual y su forma renombrada computan las
mismas respuestas. También se ha probado la correccién débil del evaluador
parcial obtenido y se han discutido las dificultades para conseguir resultados més
fuertes. Utilizando los resultados conocidos previamente acerca del narrowing,
las pruebas presentan una estructura relativamente mas simple que para otros
procedimientos de transformacion.

Desde un punto de vista practico, se ha constatado que la inclusién de un
proceso de normalizacién entre pasos de narrowing no solamente ahorra tiempo
y espacio sino que puede conducir a mejores resultados de especializacién, ya que
evita el desplegado de puntos de eleccién innecesarios. El uso de la simplifica-
cién también mejora la capacidad para eliminar estructuras de datos intermedias
en un proceso de evaluacién parcial basado en el narrowing (perezoso). Se ha
mostrado que el evaluador parcial puede obtener los mismos efectos de trans-
formacién que otros transformadores descritos en la literatura, sin el empleo de
técnicas ad hoc como las empleadas generalmente por éstos (por ejemplo, como
algunas técnicas de postunfolding que eliminan funciones intermedias en la su-
percompilacién positiva [86, 186, 188]). Es ampliamente conocido en el 4mbito
de la deduccién parcial que el empleo del llamado desplegado determinado cons-
tituye una heuristica muy efectiva. En general, la preferencia por los cémputos
deterministas evita la explosién de cédigo y es una técnica comparable al cri-
terio basado en el determinismo de [76], que explora los caminos deterministas
maximos.

Finalmente, hemos mostrado que el método presentado pasa el denomina-
do test de KMP [86, 106], i.e. consigue la especializacén de un programa de
bisqueda de patrones ingenuo y poco eficiente con respecto a un patrén fijo,
obteniendo una eficiencia comparable a la del algoritmo de Knuth, Morris y
Pratt [114].

Resumiendo, las principales aportaciones de este capitulo son las siguientes:

1. Un procedimiento de evaluacién parcial que es aplicable a los lenguajes
l6gico—funcionales con seméntica operacional perezosa mas populares, co-
mo Babel, TOY o Curry.

2. Una transformacién de renombramiento que garantiza: (a) la independen-
cia del conjunto de términos evaluados parcialmente, (b) la preservacién
de requisitos que son bdsicos para la completitud de la estrategia de na-
rrowing perezoso y que hacen posible que el programa final transforma-
do y renombrado sea ejecutable. (c) la preservacién de la semdntica del
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programa, es decir, que el programa especializado intermedio y su forma
renombrada computan las misma respuestas.

3. La correccién y completitud (débil) del método de NPE basado en el
narrowing pPerezoso.
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Capitulo 5

Programas Uniformes.

5.1 Introduccion.

Como hemos mencionado en otras partes de esta memoria, para evitar compu-
taciones innecesarias y posibilitar el empleo de estructuras de datos infinitas,
muchos trabajos en el drea de los lenguajes 16gico—funcionales se han centrado
en el estudio de las estrategias de evaluacion perezosa [23, 79, 96, 138, 157]. De
entre las estrategias de evaluacién perezosa, la estrategia de narrowing necesario
[23] se ha postulado como éptima (ver Teorema 2.9.23) ya que: es correcta y
completa, con respecto a ecuaciones estrictas y soluciones constructoras, para la
clase de programas inductivamente secuenciales; computa derivaciones necesa-
rias de longitud minima (en implementaciones basadas en grafos) y no obtiene
soluciones redundantes. Sin embargo, el narrowing necesario presenta también
inconvenientes derivados de su propio mecanismo de cémputo. El narrowing
necesario guia los cdmputos mediante el empleo de los drboles definicionales
[18], que contienen toda la informacién sobre las reglas del programa. Estas
estructuras permiten seleccionar una posicién del término que se estd evaluando
y que senala la aparicién de un subtérmino que es inevitable reducir para la
obtencién de un resultado. Sin embargo, como se muestra en [7, 6], la represen-
tacién explicita y el uso de los drboles definicionales en la implementacién del
narrowing necesario puede tener un coste elevado, tanto en aspectos de eficiencia
(en tiempo de ejecucién) como en el consumo de memoria. La introduccién de
téenicas incrementales puede reducir en més de un 50% la cantidad de memoria
utilizada en la representacién de los drboles definicionales (como se demuestra
en la mayor parte de las pruebas efectuadas en [7]); también se ha constatado
que se experimenta un aumento de eficiencia en tiempo de ejecucién que, si bien
no es significativo en todos los casos, no provoca una sobrecarga en ninguno de
ellos.

Por otra parte, las caracteristicas de la evaluacién parcial dirigida por na-
rrowing dependen de la estrategia de narrowing empleada para el desplegado de
los arboles locales. Como hicimos notar en el Capitulo 4, la evaluacién parcial
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usando narrowing perezoso presenta varios inconvenientes: i) se obtienen reglas
redundantes en el programa especializado; ii) puede introducirse un empeora-
miento, con respecto a la terminacién de los cémputos, en comparacién con
el comportamiento del programa original; iii) la especializacién de programas
usando narrowing perezoso también puede destruir las ventajas de la existencia
de computos deterministas en el programa original. iv) se pierde la ortogonali-
dad del programa original. Esta dltima deficiencia impide que la estrategia de
narrowing perezoso pueda emplearse para ejecutar el programa especializado
preservando la completitud del calculo. Como se muestra en [17], estos incon-
venientes no aparecen cuando el proceso de evaluacién parcial se basa en la
estrategia de narrowing necesario.

En éste y los proximos capitulos investigamos la relacién precisa existente
entre la estrategia de marrowing necesario y la estrategia de narrowing pere-
70S0, que no requiere de las costosas estructuras de los arboles definicionales,
y se intenta identificar la clase de programas m&ds amplia para la cual ambas
estrategias tienen el mismo comportamiento operacional, evitdndose asi los pro-
blemas encontrados al usar la estrategia de narrowing perezoso en el proceso
de evaluacién parcial. Por consiguiente, el objetivo de esta parte se orienta a
conseguir, empleando una estrategia de narrowing perezoso, los beneficios de la
estrategia de narrowing necesario sin el coste de mantener y usar los arboles
definicionales.

5.2 Caracterizacion de los Programas Uniformes.

Los programas uniformes fueron introducidos en [120, 121] para el lenguaje
Babel. La wuniformidad es una restriccién sintactica que permite una imple-
mentacién eficiente de la estrategia de marrowing perezoso. A continuacién
presentamos una definicién de programa uniforme ligeramente diferente a la
presentada en [121] y adaptada a la clase de programas de primer orden sin
tipos con los que trabajamos!.

Definicién 5.2.1 (Programa uniforme)
Un programa uniforme consiste en un conjunto de reglas f(ty1,...,t,) = 1 que
cumplen las siguientes restricciones:

1. Patrones constructores planos: cada t; es una variable x o un construc-
tor ¢(x1,---,%n). En el dltimo caso, se dice que f demanda el i-ésimo
argumento y que ¢ es el constructor demandante.

2. Linealidad por laizquierda: las partes izquierdas de las reglas, f(t1,...,tn),
no contienen ocurrencias multiples de la misma variable.

!Hemos cambiado la condicién de no-ambigiiedad débil, de la definicién original en [121],
por la condicién de no-ambigiiedad (fuerte), que prohibe la existencia de reglas que sean un
renombramiento una de otra. Este tipo de reglas son las tnicas cuyas lhs’s pueden unificar
cumpliendo la restriccién de no-ambigiiedad débil en programas uniformes.
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3. Restriccion de variables libres: las partes derechas de las reglas, r, no
contienen variables libres (i.e., variables que no aparecen en la parte iz-
quierda,).

4. Uniformidad: sean f(t1,...,tn) y f(s1,-..,8n) las partes izquierdas de
dos reglas que definen f; entonces, t; es una variable si y sélo si s; es una
variable.

5. No-ambigiliedad: Sily — r1 y lo — ro son dos reglas distintas cuales-
quiera que definen f, 1y ylo no son unificables®.

Lema 5.2.2 (Estructura de los Programas Uniformes) Sea R un progra-
ma uniforme y Lz(R) el conjunto de las lhs’s de las reglas que definen la funcion

f enR.

1. Sea una posicion k € {1,...,n}. Para todal € L;(R), l| es una variable,
o0 bien para todal € Ly(R), l|i es un constructor lineal plano.

2. Sienlas lhs’s de las reglas que definen f aparecen argumentos con términos
constructores planos, dadas dos lhs’s l; € Ly(R) y lo € Ly(R) correspon-

dientes a reglas distintas cualesquiera, existe un argumento k € {1,...,n}
tal que l1|p = c1(21,- .- Zny) Ylo|lk = c2(Y1,---,Yny) cOnc1 # c2. En caso
contrario, f estd definida por una sola regla f(z1,...,2,) = r.

Prueba. Demostremos los dos puntos por separado:

1. Procedemos por reduccion al absurdo. Supongamos que existen dos lhs’s
li € Ly(R) y la € Ly(R), tal que en la posicién k, li|y = 2 y b|x =
c(z1,-..,z,). Esto viola la restriccién (4) de uniformidad, con lo que R
no puede ser un programa uniforme.

2. Procedemos por casos y por reduccién al absurdo en cada caso:

e Consideremos el caso en el que aparecen constructores planos en al-
gunas de las posiciones k € {1,...,n} de las lhs’s de las reglas que
definen f. Si f estd definido por una sola regla, el punto (2) se cum-
ple trivialmente. Si hay mas de dos reglas que definen f, tomemos
dos lhs’s I; € Ly(R) y lo € Ly(R) cualesquiera. Supongamos que
no existe un argumento k € {1,...,n} tal que l1|;, = c1(z1,...,2,)
v lao|lg = c2(y1,-..,yn) con ¢; # cy. Entonces, teniendo en cuenta
el resultado del punto anterior, I; y Iy son identicas salvo renombra-
miento, o, y por tanto unifican, siendo ¢ el unificador mas general.
Esto viola la condicién (5) de no-ambigiiedad.

e En el caso de que no aparezcan constructores planos en ninguna de
las posiciones k € {1,...,n} de las lhs’s de las reglas que definen f,
procedemos de igual forma. Concluimos que f estd definida por una
sola regla f(x1,...,2,) = r.

2Esta definicién es una particularizacién de la dada en los preliminares, ya que para TRS’s
CB y ortogonales, al ser términos constructores los argumentos de las lhs’s de las reglas, la
Gnica posibilidad de que dos reglas solapen es que lo hagan sobre la posicién A.
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El Lema 5.2.2 pone de manifiesto la estructura de los programas uniformes.
En un programa uniforme, las funciones f de aridad n estan definidas:

1. por una o mas reglas cuyas lhs’s son de la forma

f("'7ck1(m15---ammh)a'--:ckp(yla---aymkp)a"')a

siendo {k1,...,kp} C {1,...,n} posiciones fijas en las que aparecen cons-
tructores planos mientras en el resto de las posiciones aparecen variables,
o bien

2. por una sola regla de la forma f(z1,...,z,) = 7.

En el primero de los casos, para cada par de reglas, en uno de los argumentos no
variables debe aparecer al menos un término constructor plano con un simbolo
constructor diferente. Por razones que quedardn claras mas adelante, denomi-
naremos a las posiciones fijas {ki,...,kp} en las que aparecen constructores
planos posiciones inductivas de f.

Ejemplo 23 FEl programa

f(X7a7b7C) % 1
f(X,b,b,c) = 2
f(X,b,b,) — 3

donde a, b y c se consideran simbolos constructores, es un ejemplo de programa
uniforme.

5.3 Problemas de Implementacién de la Estra-
tegia de Narrowing Perezoso y Programas
Uniformes.

La posibilidad de realizar evaluacién perezosa es una caracteristica importante
de los lenguajes lgico-funcionales. Sin embargo, como se muestra en [104, 156],
es dificil combinar una estrategia de evaluacién perezosa con el uso de variables
l6gicas y una implementacién secuencial que utilize una técnica de busqueda en
profundidad con vuelta atrds (backtracking). Pueden destacarse los siguientes
problemas relacionados con el uso de la evaluacién perezosa:

e Por un lado, la computaciéon de un término ¢ puede no terminar si se de-
manda un subtérmino ¢|,, en una posicién interna p de ¢, para el que exis-
ten infinitos resultados y ninguno de ellos contribuye al cémputo (propor-
cionando la posibilidad de unificar una regla del programa con el término)
més externo t.
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e Por otra parte, cuando se retrasa la evaluacién de un término, éste pue-
de evaluarse varias veces, en lugar de una sola vez, como ocurriria si se
empleara una estrategia de evaluacién impaciente (innermost).

e Finalmente, la existencia de puntos de vuelta atrds “adicionales”, aso-
ciados a la existencia de diversos redexes, dificulta una implementacién
eficiente (y posiblemente completa) de la estrategia de narrowing pere-
z0so, que debe gestionar esos puntos de vuelta atras “adicionales”, junto
con los habituales (en programacion légica) asociados a la eleccién de las
diferentes reglas.

El primero de los problemas puede solucionarse mediante el empleo de técnicas
de evaluacién mixta, combinando narrowing perezoso con narrowing impaciente
para el cémputo de los subtérminos demandados. El segundo puede resolverse
utilizando comparticién (sharing) de variables o alguna técnica de reduccién
basada en grafos. Los programas uniformes fueron introducidos por vez primera
en [120] para paliar el dltimo de los inconvenientes mencionados. El siguiente
ejemplo aclara y profundiza en este ultimo punto.

Ejemplo 24 [120] Dado el programa (no uniforme)

R={ Ri: £(0,0) =0
Ry: f(s(X),0) — 5(0)
Rs: f(X,s(s(Y))) — s(s(0)}

y el término t = f(f(X,Y), Z), puede construirse el drbol de bisqueda de la
Figura 5.1, donde se han subrayado los distintos redexes y se han etiquetado
las ramas con las reglas de R empleadas en cada paso de narrowing perezoso.
Puede apreciarse que, cuando se evalia el término t, las reglas Ry y Ry de R
demandan el primer argumento, ya que f(X,Y) no estd suficientemente evalua-
do. Por lo tanto, se postpone la aplicacion de las reglas Ry y Ro hasta haberse
evaluado el argumento f(X,Y). Sin embargo, la regla R si puede ser aplicada
directamente sobre t. Al evaluar el término demandado f(X,Y), nuevamente
debe considerarse la aplicacion de todas las reglas.

Este ejemplo muestra la apariciéon de diversos redexes demandados por distintas
reglas, lo que obliga a considerar, en una implementacién secuencial de la estra-
tegia de narrowing perezoso, los puntos de eleccion de vuelta atras asociados a
las reglas asi como asociados a la existencia de diferentes redexes (para los que
no existe algo andlogo en el contexto de la programacién légica y que provocan
un nuevo intento de unificacién con las diferentes reglas del programa). Esta
singularidad plantea problemas de eficiencia, no solamente porque ambos tipos
de puntos de eleccién deben ser gestionados en una implementacién secuencial
de la estrategia de marrowing perezoso, sino porque también pueden aparecer
cémputos redundantes. Se debe notar que, en el ejemplo anterior, las dos ramas
m3as a la derecha computan el mismo resultado con la misma respuesta. La
principal dificultad radica en el hecho de que pueda darse un paso de narrowing
perezoso sobre una posicién de ¢ (A) con una regla (Rj3), mientras que no es posi-
ble dar un paso de narrowing perezoso con las otras reglas sobre dicha posicién.
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fU(X,Y), Z)

10, 2) f(s(0),2) f(s(5(0) s(s(0)

, Z) )
s(s(0)),
o B BN (XY (500
0 s(0) 5(0) 5(5(0)) Z[s(s(Y2))})

(s(5(0)),{Z/s(s(Y3))})

Figura 5.1: Arbol de bidsqueda para el término f(f(X,Y"), Z) utilizando LN (Se
muestran las salidas redundantes).

Los programas uniformes se introdujeron para evitar este tipo de situaciones,
en el que diferentes reglas demandan diferentes redexes de un mismo término,
lo que conduce a la existencia de puntos de vuelta atras asociados a diferentes
redexes que deben ser explotados. La idea es remplazar los puntos de vuelta
atrds debidos a los diferentes redexes por puntos de vuelta atris debidos a la
eleccién de las diferentes reglas del programa.

En [120] se presenta un algoritmo que transforma cualquier programa (en el
sentido definido en el Apartado 2.9.1) en un programa uniforme. Denotaremos
este algoritmo mediante el simbolo U/g. La transformacién Ugp es idempotente,
esto es Up(Ug(R)) = U(R). El siguiente ejemplo muestra las ventajas de
transformar un programa en un programa, uniforme.

Ejemplo 25 La implementacion del lenguaje légico-funcional BABEL, pro-
puesta en [120], transforma el programa R del Ejemplo 24 en el programa uni-
forme:

Us(R)= { f(X,0) — h(X)
f(X,s(Y)) —g(Y)
g9(s(Y)) — s(s(0))
h(0) -0

h(s(X)) = s(0)}

donde g y h son simbolos de funcion nuevos, que no aparecen en el programa
original. Ahora, para la evaluacion del término f(f(X,Y),Z), todas las reglas
del programa que definen f se aplican sobre la posicion A. En general, para un
término f(s1,s2), siendo sy un término encabezado por un simbolo de funcidn,
todas las reglas del programa que definen f demandan el segundo argumento s.

Para el programa del Ejemplo 25, los puntos de vuelta atrds debidos a dife-
rentes redexes han sido eliminados. También puede comprobarse una mejora
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de la eficiencia debido a la desaparicién de salidas redundantes. El programa
del Ejemplo 24 computa las salidas (s(s(0)), {X/X1,Y/s(s(Y1)), Z/s(s(Y2))})
y (s(s(0)),{Z/s(s(Y3))}), donde claramente la tltima respuesta es mas general
que la primera, sin embargo el programa del Ejemplo 25 sélo computa la salida
(s(s(0)), {Z/s(s(¥a))}).

A pesar de las ventajas de los programas uniformes, no siempre se consigue
con ellos la eliminacién de los puntos de vuelta atris asociados a diferentes
redexes demandados, en un mismo término, por diferentes reglas del programa.
Esto se pone de manifiesto més adelante, en el Ejemplo 30.

Por otra parte, la transformacién Up presenta deficiencias, algunas de las
cuales ya fueron mencionadas en [120], que detallamos a continuacién. La trans-
formacién Up consta de dos fases: i) aplanamiento, que produce reglas cuyas
lhs’s son patrones constructores planos; ii) obtencidn de uniformidad, que asegu-
ra que se cumpla la correspondiente restriccién de uniformidad sin violar el resto
de las restricciones que debe respetar un programa uniforme. Sin embargo, Up
no siempre logra preservar la ortogonalidad (débil) del programa original, dando
lugar a programas que violan la restricciéon de no-ambigiiedad. Por este motivo
en [120] se introduce una tercera fase consistente en “fusionar” adecuadamente
las reglas que poseen la misma lhs, salvo renombramiento de variables, y que,
por lo tanto, incumplen la restriccién de no-ambigiiedad (débil) que debe respe-
tar todo programa uniforme. Esta tercera fase ha sido empleada para obtener
el programa del Ejemplo 25, a partir de un programa transformado intermedio
en el que se habia perdido la ortogonalidad (débil) del programa original y que,
por lo tanto, no era uniforme. Desgraciadamente, no siempre es posible eliminar
el problema comentado a través de la fusién de reglas realizada en la fase final
de la transformacién sin introducir otros problemas. El ejemplo siguiente pone
de manifiesto este hecho.

Ejemplo 26 Dado el programa ortogonal y CB:

R=1{ fla,bX) —1
f(X,a,b) — 3}

Por ser ortogonal, R es lineal por la izquierda y no-ambiguo. Asimismo, este
programa cumple la restriccion de patrones constructores planos. Por lo tanto
la primera fase de la transformacion Up devuelve el programa original R. Si
aplicamos la sequnda fase de la transformacion Up a R, obtenemos el programa

{ f(Y,Z,X) %fiv(YaZJX)
fiw(¥,0,X) — fi(Y,b, X)
fi(a,0,X) —1

¥, X,2) - fu(Y,X,2)
fU(YX C) — fii(Y,X,C)
fule, X, e -2

)
(XY, Z) = fui(X,Y, 2)
fvz(XaYac) - fzzz(Xayac)
fiii(X,a,b) — 3},
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donde los simbolos de funcion f;, ..., fui son simbolos nuevos que no aparecen en
el programa original. Podemos observar que, ahora, el programa obtenido cum-
ple la restriccion de uniformidad pero incumple la restriccion de no-ambigiiedad,
ya que las lhs’s de las reglas primera, cuarta y septima unifican. Por lo tanto,
el programa mno es uniforme. Podemos intentar recuperar la restriccion de no-
ambigiiedad del programa original R mediante la fusion adecuada de las reglas
que plantean el conflicto. Tras la fusion de dichas reglas se obtiene el programa

Rlz{ f(X7Y7Z) _)fl(X7Y7Z)

fl(Y7b7X) _)fl(Y7b7X)
f,’(a,b,X) -1

fl(YuXaC) —)f,','(Y,X,C)
fjj(C,.X,C) — 2
fl(X,Y,C) _)fz'ii(X;Y;C)

fiii(Xaaab) _)3}5

que tampoco es uniforme, ya que la funcion definida f1, introducida para fundir
las reglas en conflicto y eliminar el problema de la no-ambigiiedad, incumple la
restriccion de uniformidad. FEl resultado es un programa que debe ser sometido
a un nuevo proceso de transformacion. Aplicando un proceso de transformacion
como el anteriormente descrito al programa R1, obtenemos el programa

R2:{ f(X7Y7Z) _)fl(X7Y7Z)
fl(X7Y7Z) _)fQ(X7Y7Z)
LY 0,X) — fi(Y,b,X)
f,’(a,b,X) -1

f2(YuXaC) —)f,','(Y,X,C)
f,'z'(C,X,C) — 2
f2(X5Y;C) _)fz'ii(X;Y;C)

fiii(Xaaab) _)3}5

Podemos apreciar que el programa Ro simplemente reproduce el programa R
(pero ahora con la nueva funcidn definida fa y la regla redundante f1(X,Y,Z) —
f2(X,Y,Z)). Esta claro que después de transformar este programa y fusionar
sus reglas n veces obtendriamos el programa

R.={ f(X,)Y,Z) - fi(X,)Y, 2)
(XY, 2) — f2(X,Y, 2)

a1 (XY, 2) = fu(X,)Y, 2)
¥, 0,X) = fi(Y, b, X)
fi(aabaX) -1
fn(YJXJC) _>fl"t'(Y7X7C)
fii(C,X7C) — 2
fn(XaYac) %fiii(XaYac)
fiii(X, a,b) — 3},

160



que sigue sin ser uniforme.

La caracteristica destacable del programa del Ejemplo 26 es que no es inducti-
vamente secuencial, contrariamente a lo que sucede con el programa del Ejem-
plo 24. A la vista de este ejemplo podemos concluir que la transformacién Up,
compuesta de las tres fases anteriomente mencionadas, no termina obteniendo
un programa uniforme cuando se parte, en general, de un programa (débilmente)
ortogonal y CB. Conjeturamos que Up solamente es correcta cuando se usa sobre
programas inductivamente secuenciales.

5.4 Propiedades y Taxonomia de los Programas
Uniformes.

Recientemente, Zartmann ha introducido una nueva clase de programas uni-
formes, obtenidos mediante una transformacién, definida en [205], a partir de
programas inductivamentes secuenciales [18, 23]. En lo que sigue denotaremos
la transformacién de Zartmann mediante el simbolo /7. La transformacién Uz
es idempotente. Esta transformacién conduce a programas que llevan “precom-
pilada” la informacién almacenada en los arboles definicionales, en el sentido de
que, para ellos, el narrowing perezoso y el narrowing necesario coinciden (como
mostraremos mds adelante). Los programas uniformes definidos por Zartmann
se caracterizan porque en las lhs’s de las reglas que definen f puede haber co-
mo maximo un argumento en la posicién k € {1,...,n} en el que aparece un
constructor plano, siendo el resto de los argumentos con ¢ # k, argumentos en
los que aparecen variables. Atendiendo a esta caracteristica, denominaremos a
los programas uniformes definidos por Zartmann, programas uniformes simples,
ya que s6lo poseen una posicién inductiva. La clase de programas uniformes
simples es un subconjunto de los programas uniformes, como se ilustra en la
Figura 5.3.

Ejemplo 27 El programa

f(X3a7Y7Z) _> ]'
f(X3b7Y7Z) _> 2
fX,e,Y,2) — 3

donde a, b y c se consideran simbolos constructores, es un ejemplo de programa
uniforme simple.

Los programas uniformes simples son inductivamente secuenciales, i.e., cada una
de las funciones definidas en el programa tienen asociado un arbol definicional.

Ejemplo 28 La funcién f definida en el programa del Ejemplo 27 tiene aso-
ciada el drbol definicional de la Figura 5.2.

Notad que este drbol es tnico y sélo posee un nivel, en correspondencia con la
Unica posicién inductiva que aparece en la funcién f definida en el programa
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F(X, ;X37X4)

| T

f(X1,0,X3,X4) > 1 f(X1,0,X3,X4) =2 f(X1,¢,X3,X4) =3
Figura 5.2: Arbol definicional para la funcién “f” definida en el Ejemplo 27.

del Ejemplo 27. De esta forma, los subarboles que cuelgan de la raiz del arbol
definicional son hojas. Este hecho es generalizable al resto de los arboles defi-
nicionales asociados a las funciones definidas en programas uniformes simples.

La siguiente proposicién pone de manifiesto que los programas uniformes
también son inductivamente secuenciales. La Figura 5.3 ilustra la relacién exis-
tente entre éstas y otras clases de programas ortogonales.

Proposicion 5.4.1 Todo programa uniforme es inductivamente secuencial.

Prueba. Basta probar que se puede asociar un drbol definicional a cada una de
las funciones f definidas en un programa uniforme R. Para realizar la prueba,
definiremos un procedimiento que permita la construcccién de un arbol cuya raiz
sea el término f(z1,...,x,) y cuyas hojas sean los términos del conjunto L(R)
de las lhs’s de las reglas que definen la funcién f en R. Finalmente, comproba-
remos que el arbol construido cumple las restricciones de la Definicién 2.9.18 de
arbol definicional.

SeaI ={k| l € L¢y(R) ANl|r, = cx(z1,...,Zm,)} €l conjunto de posiciones
inductivas de f que, por el Lema 5.2.2, est4 fijado por igual para todas las reglas
de R que definen f. Nuestro procedimiento constructivo es el siguiente:

Algoritmo 2
Entrada: El conjunto Ly(R) de las lhs’s que definen f.
El conjunto I de posiciones en las que aparece un constructor plano.
Salida: Un conjunto P de patrones lineales.
Initializacién: P = {79},
siendo o = f(%1,...,Zpn) Y T1,-.., T, variebles nuevas
Mientras I # () haced
1) Seleccionar un k € I arbitrario; I := 1\ {k};
2) H={rn| w es una hoja de P};
3) Repetir
3.1)  Seleccionar una hoja m € H; H := H \ {r};
3.2) Lp={l| le Ly(R)Aw <l};
3.3) C={ci(z1,.-.,%m;) | li € Ly NHead(l;|) = ¢},

donde las variables z1,...,%y; son nuevas
3.4)  Para cada c;(z1,-..,7,,) € C,
- formar una nueva hoja m; = wle;(x1, - ., Tm; )k,
- P:=PU{m};

Hasta que H = ()
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FinMientras
Devolver P

Hacemos notar que el algoritmo anterior trata todos los casos posibles relati-
vos a la definicién de una funcién f por las reglas del programa. En particular,

cuando la funcién f estd definida por una sola regla f(z1,...,z,) — r, enton-
ces Ly(R) = {f(x1,...,2n)} € I =0, obteniéndose de forma inmediata el arbol
P ={f(x1,-...,2,)} constituido por un solo nodo.

El conjunto de patrones lineales P construido por el algoritmo que acabamos
de describir estd ordenado por el orden < (de generalidad relativa estricta) y
cumple las propiedades que caracterizan un arbol definicional:

e Propiedad de la raiz: Efectivamente, pattern(P) = f(x1,...,2,) es un
elemento minimo, ya que f(z1,...,&,) < 7 para todo w € P.

e Propiedad de las hojas: Por construccién, las hojas de P son los elementos
del conjunto L(R). Estos se han obtenido, a partir del elemento mini-
mal f(z1,...,%,), instanciando cada posicién inductiva, k € I, con los
correspondientes constructores planos (pasos 3.2 a 3.4). Por consiguiente,
los elementos de Lf(R) son instancias de sus respectivos ancestros en el
arbol construido y, por consiguiente, los elementos maximales de P

e Propiedad de los padres: Por construccién, a un nodo m = f(...,xg,...)
dado le corresponden diferentes hijos m; = f(...,ci(®1,...,Zm,),...). Por
consiguiente, a cada nodo m; € P distinto de pattern(P) le corresponde
un udnico padre m < 7;, no pudiendo existir otro padre 7’ tal que 7 <
n' < m;, ya que la variable z; es sustituida por un constructor plano
¢i(z1, ..., Ty, ), cuando formamos ;.

e Propiedad inductiva: Dado un nodo w € P\ L¢(R), las posiciones inducti-
vas son elementos de I. El paso 3.4 del algoritmo que construye P asegura
que los hijos m; de m cumplen la propiedad inductiva.

O

Se debe observar que la Proposicién 5.4.1 asegura que, dado un programa
uniforme es posible construir un arbol definicional para cualquier funcién defi-
nida en el programa, haciendo uso del Algoritmo 2, partiendo de una posicién
inductiva arbitraria. Esto no sucede para los programas inductivamente se-
cuenciales no uniformes (e.g., es imposible construir el drbol definicional de la
funcién “<” definida en el Ejemplo 5, si seleccionamos como posicién inductiva
el segundo argumento).

Ejemplo 29 FEl Algoritmo 2 construye el drbol definicional de la Figura 5.4
pare la funcion f definida en el programa del Ejemplo 28. La figura se ha
obtenido concretando la regla de seleccion de posiciones inductivas, de modo
que seleccionamos la posicion mds a la izquierda de entre las del conjunto I.
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Ortogonales y CB

Inductivamente secuenciales

Uniformes

Uniformes

simples

Figura 5.3: Una clasificacién de los programas ortogonales y CB.

f(X1,,X3,X4)

P

f(Xlaaa 7X4) f(X1,b, 5X4)

f(X17a7b7 ) f(X17b7b7 )

f(Xha:b:c)_)]- f(X17b7bac)_>2 f(X17b7bab)_>3
Figura 5.4: Arbol definicional para la funcién “f” definida en el Ejemplo 23.

Noétese que el ndmero de niveles y posiciones inductivas del drbol definicional
es igual al nimero de posiciones inductivas que aparecen en las lhs’s de las
reglas que definen f. Por construccion, este es un hecho generalizable a todos
los arboles definicionales asociados a los programas uniformes. Ahora debe de
quedar clara la razén por la que elegimos el nombre de “posicién inductiva”
para las posiciones, dentro del patrén de una regla del programa, en las que
aparecen términos constructores planos. Como hemos visto, estas posiciones se
corresponden con las posiciones inductivas del drbol definicional.

En lo que sigue, diremos que un arbol definicional se construye de la forma
estdndar cuando en el Algoritmo 2 se concreta la regla de seleccién de posiciones
inductivas de modo que seleccionamos la posicién mas a la izquierda de entre
las del conjunto I (i.e., seleccionamos de izquierda a derecha los argumentos que
son posiciones inductivas de las funciones definidas por el programa).
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5.5 Conclusiones.

En este capitulo, partiendo de la clase de programas uniformes de [119, 121],
hemos caracterizado formalmente los programas uniformes como una subclase
de los inductivamente secuenciales (Proposicién 5.4.1). Esta caracterizacién nos
va a permitir realizar, en el préximo capitulo, un estudio formal y detallado de la
relacién existente entre la estrategia de narrowing necesario [23] y la estrategia
de narrowing perezoso presentadas en el Apartado 2.9.3.

También hemos discutido alguna de las ventajas de la utilizacién del na-
rrowing perezoso sobre programas uniformes (e.g., la eliminacién de los puntos
de vuelta atrds asociados a los diferentes redexes demandados, en un mismo
término, por diferentes reglas del programa), habiendo puesto de manifiesto
que esa pretendida ventaja no se cumplen en general, como se aprecia en el
Ejemplo 30 del Capitulo 6.

Por dltimo, comentar que el estudio del Ejemplo 26 nos ha permitido demos-
trar que el algoritmo de transformacién de programas ortogonales a programas
uniformes presentado en [120] no es correcto en el caso general.
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Capitulo 6

Estrategias de Evaluacion
Perezosa en Programas
Uniformes.

En este apartado estudiamos la equivalencia entre las estrategias de narrowing
perezoso y narrowing necesario para programas uniformes. Como resultado de
este estudio, definimos un refinamiento de la estrategia de narrowing perezoso
que denominamos narrowing perezoso uniforme, para el que probamos sus pro-
piedades de correccién y completitud. Comenzamos con una serie de resultados
sobre programas uniformes simples que servirdn como punto de partida.

6.1 Resultados para Programas Uniformes Sim-
ples.

Zartmann ha establecido la correspondencia entre las derivaciones que respetan
una estrategia de narrowing necesario en un programa inductivamente secuen-
cial R y las que respetan una estrategia perezosa en el correspondiente programa,
transformado Uz(R).

Teorema 6.1.1 [205] Sea R un programa inductivamente secuencial y Uz(R)
el correpondiente programa uniforme simple. Sea t un término encabezado por
un simbolo de funcion definida f € F. Existe una derivacion de narrowing
necesario t ~35y s en R a una hnf s si y sélo si eviste una derivacidn de
narrowing perezoso t~3.n 5 en Uz(R).

El resultado anterior puede entenderse como un resultado de correccién y com-
pletitud de la transformacién Uz, en el sentido de que el programa uniforme sim-
ple transformado Uz(R) tiene idéntica seméntica, cuando se ejecuta empleando
narrowing perezoso, que la que caracteriza al programa original R cuando se
ejecuta empleando la estrategia de narrowing necesario.
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El siguiente corolario establece la relacién existente entre las derivaciones de
narrowing necesario y narrowing perezoso en un programa uniforme simple.

Corolario 6.1.2 Sea R un programa uniforme simple. Sea t un término enca-
bezado por un simbolo de funcion definida f € }' y s un término en hnf. Existe

una derivacion de narrowing necesario t «»NN s en R si y solo si existe una
derivacion de narrowing perezoso t '\»LN senR.

Prueba. Inmediata, por el Teorema 6.1.1 y el hecho de que Uz(R) =R. O

En el caso de programas uniformes, esta correspondencia en general no es
biunivoca, como muestra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 30 Sea el programa uniforme

R : f(X,a,b) —1
Ry: f(X,a,¢c) —2
R3: g(a) —a
Ry: g(b) —b

Para el término t = f(9(X),9(Y),9(Z2)), existen las siguientes derivaciones
empleando la estrategia de narrowing perezoso:

Fl9(X),9(V),9(2)) PR £(9(X),a,9(2))

3, R4,{Z/b}]
~uv o f(9(X),a,b)
[A,Rq,id]
LN 1,

[3.Ra,{Z/0}]

f(9(X),9(Y),9(2))

2,R3,{Y/a
PRV f(g(X), a,b)
[A,Ryid] 1

mientras que solamente es posible una derivacion empleando narrowing necesa-
rio (cuando empleamos el drbol definicional para la funcidn “f” que aparece en
la Figura 6.1):

(2,R3,{Y/a}]
NN

f(9(X),9(Y),9(2)) f(9(X),a,9(2))

3,R4,{Z/b
BEAZ T F(9(X),a,b)
[A,Rl,id]

NN 1.

Ast pues, la estrategia de narrowing perezoso, incluso cuando se aplica a pro-
gramas uniformes, sigue generando derivaciones redundantes (si bien, ambas
computan idénticos resultados con las respuestas correspondientes y explotando
dnicamente posiciones necesarias).
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F(Xq, ,X3)

f(Xlaaa )

N

f(X17a7b)_>1 f(X17a7C)_)2
Figura 6.1: Arbol definicional para la funcién “f” del Ejemplo 30.

El Ejemplo 30 pone de manifiesto una cierta ineficiencia (ya comentada) de
la estrategia de narrowing perezoso frente a la de narrowing necesario. La causa
de ésta radica en el hecho de que, al emplear la estrategia de narrowing perezoso
sobre programas uniformes, varias reglas que definen una misma funcién pueden
demandar la evaluacién de posiciones diferentes de un término. Este era el caso
del término t = f(g(X), g(Y), 9(Z)), para el que se demandan las posiciones 2 y
3, asociadas con las correspondientes posiciones inductivas de las reglas que de-
finen f. En los programas uniformes simples, dado que sélo puede aparecer una
posicién inductiva en cada lhs de una regla (i.e., un argumento con un término
constructor plano y en la misma posicién para todas las reglas que definen una
determinada funcién), la estrategia de narrowing perezoso sélo demandara una
posiciéon de un término t. Esta posicién serd una posicién necesaria para la
evaluacion del término ¢, de lo cual se deriva que los pasos de narrowing pere-
z0so y de narrowing necesario deben coincidir en programas uniformes simples.
Este resultado se presenta formalmente en la siguiente proposicién, que esta-
blece la completa equivalencia entre las estrategias de narrowing necesario y de
narrowing perezoso para programas uniformes simples.

Proposicién 6.1.3 Sea R un programa uniforme simple. Sea t un término
encabezado por un simbolo de funcion definida f € F y P el drbol definicional
de f. Entonces A(t,P) = Nazy(t).

Prueba. Por induccién sobre la complejidad del término t = f(t1,...,t,), me-
dida por el nimero de simbolos de funcién definida y constructores que aparecen
en t. Las substituciones se consideran mddulo renombramiento de variables y
restringidas a las variables del término ¢.

1. Caso base (n = 1): En este caso, no aparecen en t otros simbolos de funcién
definida o constructores que el simbolo f que lo encabeza. Siguiendo la
Definicion 2.9.20 de la estrategia de narrowing necesario, A, distinguimos
las siguientes posibilidades.

(a) pattern(P) = m es una hoja. En este caso, la funcién f estd definida

por una tnicaregla R = f(x1,...,2,) = ry es inmediato comprobar
que A(t, P) = Nazy(t) = {(A, R, id)}.
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(b) pattern(P) = m es una rama. Dado que todos los argumentos del
término ¢ son necesariamente variables para la tnica posicién induc-
tiva o de P se cumple que t|, = z.

Por ser ‘R uniforme simple, los subdrboles P}, que cuelgan de la po-
sicién inductiva o son tales que pattern(Pi) = l; es una hoja (i.e.,
la lhs de una de las m reglas Ry = lp — 7 que definen f) y por
lo tanto A(1x(t), Pr) = {(A, Rg,id)}, donde 1, = {z/ck(x1,...,2n)}-
Aplicando la definicién de estrategia de nmarrowing necesario, A, es
inmediato derivar que A(t,P) = Upe1 {{A, Rk, &)}

Por otro lado, Ajazy = Upe; A-(t, A, k). Por ser R uniforme simple,
las reglas que definen f tienen todos sus argumentos variables, salvo
el situado en la posicién inductiva o, que presenta el constructor pla-
no ¢(x1,...,%n). Por consiguiente, el problema de unificacién lineal
planteado es tal que LU({lx,t)) = (Succ, 1), médulo renombramien-
to de variables cuando nos restringimos a las variables del término ¢.
De esta forma, tenemos que A_(t,A, k) = {(A, Ry, 7)} y concluimos
que Agzy(t) = A(t, P).

2. Caso inductivo (n > 1): Siguiendo la definicién de la estrategia de narro-
wing necesario, A, distinguimos las siguientes posibilidades.

(a) pattern(P) = w es una hoja. En este caso, la funcién f estd definida
por una unica regla R = f(z1,...,o,) 21y 7= f(T1,---,Tpn)-
Por definicién, A(t, P) = {{A, R,id)} y m < t. Por lo tanto, existe una
substitucién o tal que t = o(7). Entonces, el problema de unificacién
lineal planteado entre los términos 7 y ¢ debe de tener éxito, de forma
que LU((m,t)) = (Succ,id), cuando la substitucién unificadora mas
general o se restringe a las variables del término ¢ y se toma mddulo
renombramiento de variables. Asi pues, Ajazy(t) = {(A, R, id)}.

(b) pattern(P) = 7 es una rama. Ahora distinguimos entre las siguientes
posibilidades, segin que sobre la posicién inductiva o de P aparezca
en t una variable, un término encabezado por un constructor o un
término encabezado por un simbolo de funcién definida:

i tl, ==
En este caso, (p,Rg,0 o 1) € A(t,P), donde Ry =l — 71 es
una de las m reglas que definen f, si (p, Ry,0) € A(7x(t), Pr),
donde 17, = {x/ck(x1,...,2n,)} Dado que no puede aplicarse
la hipétesis de induccién, ya que en el cémputo de A(7(t), Pr)
la complejidad del término 74(¢) ha aumentado, procedemos de
manera andloga a la del caso base (b). Concluimos que Ajqy(t) =
A(t,P) = Up, {(A, Rey 7).

ii. tlo =c(t1,---,tn).
Razonamos de manera similar al caso anterior, pero ahora t sélo
puede unificar con una de las reglas Ry que definen f, aquélla
cuya lhs, I, cumple que Head(lg|,) = c. Asi que, A(t,P) =
Aazy(t) = {(A, Ry, id)}.
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iil. to = g(t1,---,tn)-

Entonces, {(0.p, R,c) € A(t,P) si {(p, R,0) € A(t|,,P'), donde P’
es el arbol definicional asociado a la operacién g.

Por ser R un programa uniforme simple, en todas las lhs’s [
de las reglas Ry = I — 7 que definen f aparece un término
constructor plano en la posicién inductiva o, siendo el resto
de los argumentos variables. Al evaluar /\lazy(t), obtenemos
que LU((lx,t)) = (DEMAND, {0}), cualquiera que sea la lhs .
Ademds, por ser R uniforme, A no puede ser una posicién pere-
zosa de t, ya que en tal caso la posicidén o no habria sido de-
mandada. Por lo tanto, para computar M., (t) es necesario
computar previamente Ao, (t|,), cumpliéndose que si (p, R, o) €
Alazy(t]o) entonces (0.p, R,0) € Ajqzy(t). Naturalmente, en cual-
quier circunstancia, si (0.p, R,0) € MAgzy(t) entonces (p, R,0)
€ Mazy(tlo). Por hipétesis de induccién A(t|o, P') = ANazy(tlo),
luego A(t, P) = Ngzy(t).

O

Haciendo uso de la Proposicién 6.1.3, es inmediato establecer la siguiente
relacién entre derivaciones que respetan la estrategia de narrowing perezoso y
las que respetan la estrategia de narrowing necesario.

Corolario 6.1.4 Sea R un programa uniforme simple. Sea t un término en-
cabezado por un simbolo de funcion definida f € F y s un término cualguiera.
Eziste una derivacion por narrowing necesario t«gNN* s en R si y sdlo si exis-
te una derivacion por narrowing perezoso t ,\L{LN* s en R. Estas derivaciones
utilizan las mismas reglas sobre las mismas posiciones de t y sus descendientes.

En este punto, es interesante observar que el resultado obtenido en el Corola-
rio 6.1.4 es més fuerte que el establecido en el Corolario 6.1.2, que sélo asegura
la equivalencia para derivaciones a una hnf.

6.2 Resultados para Programas Uniformes.

El problema cuando tratamos con programas uniformes es que la corresponden-
cia entre derivaciones de narrowing necesario y narrowing perezoso no se puede
obtener paso a paso, como vuelve a poner de manifiesto el siguiente ejemplo.

Ejemplo 31 Sea el programa uniforme

Ri: f(a,b) —c
Ro: g(co) —=b

Para el términot = f(X, g(Y)) y sendos drboles definicionales de f y g construi-
dos en la forma estdndar, existe la siguiente derivacion empleando narrowing
necesario:

[2,R2,{X/a,Y/c}] [A:\}ilﬂ'd]

f(Xag(Y)) NN f(a, b) ~n C
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mientras que la derivacion empleando la estrategia de narrowing perezoso es:

10 07 0 0) ik SR TP S U S L

Sin embargo, existe todavia una relacién interesante entre ambas estrategias, que
formalizamos en la Proposicién 6.2.3. Pero antes necesitamos un lema previo y
precisar el concepto de substitucion adelantada. Como ya se ha comentado, una
caracteristica de la estrategia de narrowing necesario es que adelanta substitu-
ciones, con ello queremos decir que utiliza los drboles definicionales asociados a
un programa, no solamente como una guia para obtener posiciones demandadas
de un término, sino que ademds guarda los enlaces necesarios para acceder a
dicha posicién. El resultado es que, aplicadas las substituciones adelantadas
y una vez evaluado el término que ocupa la posicién demandada, se reduce el
indeterminismo que entrafia toda derivacién de narrowing. La estrategia de
narrowing necesario utiliza el cémputo de las substituciones adelantadas para
forzar pasos de narrowing sobre las posiciones necesarias, evitando el cémputo
de algunas salidas redundantes que la estrategia de narrowing perezoso compu-
ta. La utilizacién de substituciones adelantadas por parte de la estrategia de
narrowing necesario constituye la principal diferencia con la estrategia de narro-
wing perezoso. Por lo tanto, si deseamos establecer una relacién entre ambas,
es fundamental formalizar el concepto de substitucién adelantada. El siguiente
lema establece que cuando el paso de narrowing tiene lugar sobre la posicién
A, tanto la estrategia de narrowing necesario como la de narrowing perezoso
computan la misma respuesta con la misma regla. Intuitivamente, dado que la
parte de substitucion adelantada en un paso de narrowing necesario es aquélla
que no se computa en el correspondiente paso de narrowing perezoso, podemos
interpretar este resultado en el sentido de que la estrategia de narrowing nece-
sario no adelanta substituciones cuando el computo se realiza sobre la posicién
A.

Lema 6.2.1 Sea R un programa uniforme y R una regla de R. Seat un término
encabezado por un simbolo de funcion definida f € F y P el drbol definicional
de f. Entonces, (A,R,0) € X(t,P) si y solo si (A, R,0) € Nazy(l).

Prueba. En esta prueba consideraremos las substituciones médulo renombra-
miento de variables y restringidas a las variables del término ¢.

Supongamos que (A, R,c) € A(t,P). Nétese que, debido a que (A, R,0) €
A(t, P), los argumentos de ¢ s6lo pueden ser variables o términos encabezados por
un constructor. De otro modo, A no seria una posicién necesaria de t. Siguiendo
la Definicién 2.9.20 de la estrategia de narrowing necesario A, distinguimos las
siguientes posibilidades.

1. pattern(P) = 7 es una hoja. En este caso, la funcién f estd definida por
una Unica regla R = f(x1,...,2,) — r y es inmediato comprobar que
A, P) = Nazy(t) = {(A, R, id)}.

2. pattern(P) = 7 es una rama.
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Por ser R un programa uniforme, existe una o més posiciones inductivas
para cada arbol definicional P. Dada una posicién inductiva o; de P,
tendremos dos posibilidades, t|,, = zk, 0 tlo;, = ck;(S1,---,8n;), ya que
los argumentos del término ¢ son variables o términos encabezados por un
constructor. El Lema 5.2.2 asegura que, para cada lhs de las reglas que
definen f, en las posiciones inductivas o; aparece un término constructor
plano. Sea Ry =l — 71 una de las reglas que definen f, para las que
Iklo; = ck; (21, .., %n,;). Es facil comprobar que

(A, Ry, Tk, ©...07T,) € A(t, P)

donde ¢ es el nimero de posiciones inductivas de P y 73, = id o bien
Tki = {xki/cki (wla [ERE wnl)}

Por otro lado, al computar Ajq.y (), €l problema de unificacién lineal plan-
teado con la regla Ry, es T’ = (I, t). Una vez construida la correspondiente
configuracién inicial LU, (Up,09) podemos comprobar que existe la deri-
vacién LU:

(Uo,00) =y {lkloy Yor tos- -kl bog tlo, 1, id) =}y (0,78, 0. 07,

si s6lo tenemos en consideracién las variables del término ¢ y que los ele-
mentos del tipo ¢k, (Z1,---,%n;) $o; Ck; (81,---,8n;) se reducen a la subs-
titucién id. Entonces, LU({l},t)) = (Succ,my, o ... 01}, ), de forma que
(A, Ry, T, ©...0Thy) € Nazy(7(t)).

La prueba en el sentido de direccién opuesto es completamente andloga. O

El Lema 6.2.1 justifica la siguiente formalizacién del concepto de substitucién

adelantada en un paso de narrowing necesario, que se ilustra a continuacién.

Definicién 6.2.2 (Substitucién Adelantada)

Sea R un programa inductivamente secuencial. Sea t un término encabezado
por un simbolo de funcidn definida y P un drbol definicional con pattern(P) =«
tal que m < t. Las partes de substitucién adelantada en el computo de A(t,P)
se obtienen mediante la aplicacion o, de términos y drboles definicionales a
substituciones, definida inductivamente como sigue:

(id si existe una regla R y una substitucion o
tales que (A, R,0) € A(t,P),
ThoT sitlp=z€ X, 7={z/ci(x1,...,2,)}
a(t,P) 3 < y 7 € ar(t), Pi);

7' oid sitlo =ci(t1,...,tn) y 7' € alt, P;i);

7' oid sitlo=g(t1,...,tn), g€ Fy 1 €atl,,P)
donde P’ es un drbol definicional para g.

\

donde o es la posicién inductiva de , m; = w[c;(T1,...,Tn)]o € P un hijo de
m,y Pi ={n" € P|m <n'} el drbol definicional donde todos los patrones son
istancias de ;.
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Ejemplo 32 Sea el programa uniforme

Ri: f(a,b) —c
Ry: f(a,c) —b
R;: g(a) —c
Ry: g(c) —b

Para el término t = f(X, f(Y,g(Z))) y los drboles definicionales P de f y P’ de
g (construidos seleccionando las posiciones inductivas de izquierda a derecha)
es facil comprobar que (2.2, Ry,ido {Z/c} oido{Y/a} oido {X/a}) € A(t,P).
En este caso, la Definicion 6.2.2 computa como substitucion adelantada: T =
idoido {Y/a} oido {X/a} € a(t,P).

Intuitivamente, la parte de substitucion adelantada T se compone de los en-
laces establecidos en el computo de A(t,P) antes de encontrar la ocurrencia
demandada 2.2 y calcular: (A, Ry,id o {Z/c}) € X(f(a, f(a,g9(c)))|2.2,P’), que
computa la parte de substitucion no adelantada.

En el ejemplo anterior, puede comprobarse que, para el término lineal ¢ =
(X, f(Y,9(Z))), (2.2, R4,{Z/c}) € Nazy(t). Asi pues, en ese caso, lo que
computa la Definicién 6.2.2 coincide con nuestro concepto intuitivo de subs-
titucién adelantada (aquélla parte de la substitucién computada en un paso
de marrowing necesario que no computa el correspondiente paso de narrowing
perezoso). Sin embargo, el comportamiento de la aplicacién « no siempre es
tan reconfortante. Basta utilizar en los cémputos un término no lineal, como
el término s = f(Z, f(Y,9(Z))), para que nos demos cuenta de que el concep-
to definido por la aplicaciéon « no se corresponde exactamente con el concepto
intuitivo de substitucién adelantada.

Ejemplo 33 Para el programa uniforme del Ejemplo 32 y el término

s= f(Z,f(Y,9(2))) obtenemos que (2.2, R3,idoidoido {Y/a}oido{Z/a}) €
A(t,P). En este caso, la Definicion 6.2.2 computa como substitucién adelantada:
T =1idoido{Y/a} oido {Z/a} € af(t,P), mientras que (2.2, R3,{Z/a}) €
Aazy(s). Vemos que el correspondiente paso de narrowing perezoso no “desecha”
alguno de los enlaces establecidos en el computo de A(s, P) antes de encontrar
la ocurrencia demandada 2.2.

Sin embargo, esto no es un problema ya que lo que pretendemos con la Defi-
nicién 6.2.2 es disponer de una herramienta operacional con la que establecer
una relacién entre un paso de narrowing necesario y el correspondiente paso de
NaTrrowing perezoso.

Proposicion 6.2.3 Sea R un programa uniforme y R una regla de R. Sea t un
término encabezado por un simbolo de funcién definida f € F y P el drbol defini-
cional de f. Entonces, (p,R,007) € A(t,P) siy solo si (p,R,0) € Nazy(7(t)),
donde T € «(t,P) es la parte de substitucion adelantada en el cémputo de
(¢, P).

Prueba.  Por induccién sobre la complejidad del término ¢t = f(t1,...,tn),
medida por el nimero de simbolos de funcién definida que aparecen en t, e

174



induccién estructural sobre el drbol definicional P. Las substituciones se con-
sideran mdédulo renombramiento de variables y restringidas a las variables del
término t.

1. Caso base (n = 1): En este caso, no aparecen en ¢ otros simbolos de funcién
que f, asi que los argumentos de ¢ son variables o términos constructores.
Por consiguiente, la tnica posibilidad para que (p, R,0 o 7) € A(t,P) es
que p = A. El Lema 6.2.1 y la Definicién 6.2.2 de substitucién adelantada
nos aseguran que (p,R,0 07) € Ng.y(t) y que 7 = id es la parte de
substitucién adelantada (i.e., no hay substitucién adelantada), por lo que
el enunciado se cumple trivialmente.

2. Caso inductivo (n > 1): Siguiendo la definicién de la estrategia de narro-
wing necesario, A, distinguimos los siguientes casos.

(a) pattern(P) = 7 es una hoja. En este caso, la funcién f estd definida
por una Unica regla R = f(z1,...,2Z,) — ry es inmediato comprobar
que A(t,P) = Nazy(t) = {(A, R,id)}. La idempotencia de la substi-
tucién identidad nos permite afirmar que {p, R,idoid) € A\(t,P) siy
sélo si (p, R, id) € Nazy(t).

(b) pattern(P) = m es una rama. Sea o la posicién inductiva de . Ahora
distinguimos entre las siguientes posibilidades:
ity ==.
Sea T = z/ci(x1,...,%n;). Entonces (p, R,0’ o7’ oT) € A(¢t, P) si
(p,R,0' 07"y € A(7(t),P;), donde 7' es la parte substitucién ade-
lantada en el cémputo de A(7(t),P;). Por hipétesis de induccién
(p,R,0') € Nazy(7'(7(¢))), donde por Definicién 6.2.2, 7/ o 7 es
la parte substitucién adelantada en el computo de A(¢, P).
il tlo = c(te, .-, tn).
Si{p,R,0'o7'y € \(t,P;), siendo 7' la parte de substitucién ade-
lantada en el cémputo de A(t,P;), entonces (p, R,o' o 7' 0 id) €
A(t,P). Por hipétesis de induccién (p, R,0') € Ajgzy(7'(t)), don-
de por la Definicién 6.2.2, 7/ oid = 7' es la parte de substitucién
adelantada en el computo de A(t, P).
ili. tlo = g(t1,-.-,tn)-

Entonces, (0.p, R, o' o7’ 0id) € A(t,P) si (p, R, o' o7") € A(t|,,P'),
donde P’ es el arbol definicional asociado a la operacién g y 7’ es
la parte de substitucién adelantada en el cémputo de A(t|,, P’).
Al evaluar MAjgy(t), por ser R uniforme, obtenemos que
LU({lx,t)) = (DEMAND, P), cualquiera que sea la lhs l;. Ademds,
0 € P y no existe una posicién u < o que sea una posicién pe-
rezosa de t, ya que entonces o no habria sido demandada. Por
lo tanto para computar )\lazy(t) es necesario computar previa-
mente Aqzy(t|o), cumpliéndose que (p, R, 0) € Aazy(t]o) siy s6lo
si (0.p, R,0) € Aiazy(t). Por hipdtesis de induccién (p, R,0') €
Aiazy (7' (t|o)) ¥ por tanto (0.p, R,0') € Niazy(7'(t)), donde por la
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Definicién 6.2.2, 7'oid = 7' es la parte de substitucién adelantada
en el cémputo de A(Z, P).

O

Ahora es facil establecer el andlogo de la Proposicién 6.1.3 para los pasos de
narrowing perezoso y los pasos de narrowing necesario sobre programas unifor-
mes.

Corolario 6.2.4 Sea R un programa uniforme y R una regla de R. Sea t un

término encabezado por un simbolo de funcion definida f € F y P el drbol

L. i . . [p,R,007] .
definicional de f. Entonces, existe el paso de narrowing necesario t ~dyy S i

7R7
y sdlo si existe el paso de narrowing perezoso T(t)[p'\»le s, donde T € a(t,P) es
la parte de substitucion adelantada en la computacidn \(t, P).
. [p,R,007] s g .
Prueba. Sit ~5yn s, por definicién de paso de narrowing, s = o(7(t[r],)).
Por la Proposicién 6.2.3, (p, R, 0) € Ajazy(7(t)). Por tanto puede darse el paso

de narrowing T(t)[p”\}jf}l o(7(t)[r],)- Dado que la substitucién adelantada 7 estd

restringida a las variables del término ¢, se cumple que

a(r(®)[rlp) = o(r(@)[7(r)]p) = o(7(t[r]p)) = s.

La prueba en el otro sentido puede realizarse mediante un razonamiento com-
pletamente similar al anterior. O

La idea intuitiva subyacente en el enunciado del Corolario 6.2.4 se ilustra
mediante el siguiente ejemplo.

Ejemplo 34 Volviendo al Ejemplo 31 y centrdndonos en el primer paso de la
derivacidn de narrowing necesario para el términot = f(X,g(Y)), tenemos que:

[2,R27id°{1f\/’f}°id°{x/a}]

f(X,g(Y)) NN f(a,b)

donde la respuesta computada se ha representado en forma candnica, para poner
de manifiesto la relacion existente entre este paso y el correspondiente paso
empleando la estrategia de narrowing perezoso:

[QaRQV{Y/C}]

f(X,g(Y) 7~y f(X,D).

La parte de subtitucion adelantada en el paso de narrowing necesario ha sido
T =ido{z/a} € a(t,P), donde P es el drbol definicional de f. Si aplicamos esta
subtitucion T ol término t y damos un paso de narrowing perezoso, obtenemos:

2,R2,{Y/c
1@, gL f(a,b).
en concordancia con lo enunciado en el Corolario 6.2.4.
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Naturalmente, la relacién expresada por el Corolario 6.2.4 también se cumple
para términos no lineales, a pesar de que el concepto intuitivo de substitucién
adelantada no se corresponde con lo que computa la aplicacién «, como ilustra
el siguiente ejemplo.

Ejemplo 35 Para el programa uniforme del Ejemplo 32 y el término objetivo
s= f(Z,f(Y,9(2))), hemos visto que (2.2, R3,idoidoido{Y/a}oido{Z/a}) €
A(s,P) donde T =ido{Y/a}oido{Z/a} es la parte de substitucion adelantada
computada por la aplicacion a. Es fdcil comprobar que, empleando el narrowing
necesario, puede darse el siguiente paso:

12, f(Y,9(2))) f(a, f(a;0))

donde, nuevamente, la respuesta computada se representa en forma candmnica,
para poner de manifiesto la relacion existente entre este paso y el correspon-
diente paso empleando la estrategia de narrowing perezoso cuando aplicamos la
subtitucion T ol término s. El paso de narrowing perezoso correspondiente es:

[2.2,R3,idoidoido{Y /a}oido{Z/a}]
NN

[2.2,R3,id]

f(a, f(a,9(a))) ~>in fla, f(a,c))
en concordancia con lo enunciado en el Corolario 6.2.4.

Adviértase que la Proposicién 6.2.3 fue demostrada para un 4rbol definicio-
nal fijado arbitrariamente. Terminamos este apartado haciendo notar que existe
una identidad entre los pasos de narrowing perezoso y los pasos de narrowing
necesario cuando seleccionamos un drbol definicional adecuado. Se cumple que,
dado un término ¢, para cada paso de narrowing perezoso dado sobre una posi-
cién p de t, con una regla R y una substitucién o, existe un arbol definicional
que permite dar un paso de narrowing necesario sobre la misma posicién p de
t, con la misma regla R y substitucién o. Motivamos este resultado mediante
el siguiente ejemplo.

Ejemplo 36 Consideremos nuevamente el programa uniforme del Ejemplo 31:

Ri: f(a,b) —ec
Ry: g(e) —b

Para el término t = f(X,9(Y)), puede darse el siguiente paso de narrowing
perezoso

£, g p(xn).

Ahora bien, si empleamos los drboles definicionales que se muestran en la Figu-
ra 6.2, en lugar de emplear drboles definicionales para f y g construidos en la
forma estandar, puede darse el mismo paso empleando narrowing necesario:

FOX, gAY p(x,b).

Asi pues, existe una representacion adecuada de los drboles definicionales para la
cual la estrategia de narrowing necesario coincide con la de narrowing perezoso
en programas uniformes.
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F(X1, [ X))

B g(X1)

fla,b) = c g(c) = b
Figura 6.2: Arboles definicionales para las funciones “f” y “g” delEjemplo 36.

Proposicion 6.2.5 Sean R un programa uniforme y R una regla de R. Sea t
un término encabezado por un simbolo de funcion definida f € F. Si (p,R,0) €
Alazy(t), entonces existe un drbol definicional P de f tal que (p, R,0) € A(t,P).

Prueba. Realizamos esta prueba mostrando la posibilidad de construir un arbol
definicional P para el que se cumple el enunciado. Emplearemos induccién sobre
la estructura de la posicién p.

1. Caso base (p = A): Por el Lema 6.2.1, (A,R,0) € Aqazy(t) si y sélo si
(A, R,0) € A(t,P), cualquiera que sea el drbol definicional P de f. Por lo
tanto, el enunciado de la proposicién se cumple de forma inmediata.

2. Caso inductivo (p > A): Por ser R un programa uniforme, la posicién
perezosa p es de la forma: p = i.q, donde i € {1,...,n} es una posicién
inductiva de f. Dado que segin el Algoritmo 2, la posicién inductiva sobre
la que se comienza a formar el drbol definicional en un programa uniforme
puede ser elegida de forma arbitraria, tiene sentido considerar que P es el
arbol definicional resultante de elegir como primera posicién inductiva la
posicién 1.

Para que p sea una posicién perezosa, debe cumplirse que t|; = g(t1, .. -, tm)-
Por otro lado, como se ha argumentado en el caso inductivo (b-iii) de la

Proposicién 6.2.3, por ser R un programa uniforme tenemos que {¢q, R, o) €

Aazy(tli) siy sélo si (i.q,R,0) € Agzy(t). Por hipétesis de induccién,

existe un arbol definicional P’ de g tal que (g, R,o) € A(t|;,P"). Por la

definicién de estrategia de narrowing necesario A, si t|; = g(t1,...,tm) y

(g, R,0) € A(t];,P') entonces (i.q, R,o) € A(t,P).

Asi pues existe posiblemente un conjunto de drboles definicionales, aque-
llos que tienen como primera posicién inductiva a la posicién i, para los
que se cumplird el enunciado.

O

El siguiente corolario expresa el resultado anterior en términos de pasos de
narrowing.

178



Corolario 6.2.6 Sean R un programa uniforme y R una regla de R. Sea t un

. 7’ -z 3 - ’R’
término encabezado por un simbolo de funcion definida f € F. Si t[p'\»le s,

. ’ . - 7R7
entonces existe un drbol definicional P de f tal que t[e\»; 11,

6.3 Narrowing Perezoso Uniforme.

Los resultados del apartado anterior, en especial los que se expresan en las pro-
posiciones 6.2.3 y 6.2.5, ponen de manifiesto que, para programas uniformes,
las posiciones de un término computadas por la estrategia Ajq., son posiciones
necesarias computadas por la estrategia A para dicho término. Esta importante
observacién permite introducir un refinamiento de la estrategia de narrowing
perezoso, para el cual ésta puede probarse todavia completa. La idea intuitiva
detras de este refinamiento es que si las posiciones que computa la estrategia
de marrowing perezoso son posiciones necesarias en el sentido de la estrategia
A, entonces no es preciso explotar todas ellas de una forma “don’t know”, bas-
ta con elegirlas de una forma “don’t care”, ya que eventualmente todas ellas
deberan explotarse para poder alcanzar el resultado. Debido a las propieda-
des de completitud del narrowing necesario, el orden en el que sean explotadas
podra generar derivaciones distintas, pero sin afectar a los resultados ni a las
respuestas obtenidas.

En [64, 65], Echahed ha introducido el concepto de estrategia de narrowing
uniforme para TRS candnicos. Intuitivamente, este tipo de estrategia permi-
te dar pasos de narrowing seleccionando solamente una posicién del término a
evaluar, lo que reduce drasticamente el espacio de bisqueda. Es en este mismo
sentido que denominamos narrowing perezoso uniforme (ULN, del inglés Uni-
form Lazy Narrowing) al refinamiento de la estrategia de narrowing perezoso
que consiste en seleccionar el subconjunto de las ternas asociadas a una posicién
perezosa (por ejemplo, la mas a la izquierda) para dar los correspondientes pasos
de narrowing. Formalizamos este concepto mediante la siguiente definicién:

Definicién 6.3.1 (Estrategia de Narrowing Perezoso Uniforme)

Sea R un programa uniforme. Definimos la estrategia de narrowing perezoso
uniforme como una funcion Ayiq.y que, aplicada a un término t, computa el si-
guiente conjunto de ternas (p, Ry, o), siendo p € FPos(t) una posicion perezosa
det, Ry = (I = r) una regla (renombrada aparte) de R y o una substitucion:

Aulazy (t) = U:’Lzl A_(t, A, Rg)
A(t,p,R;) = si Head(ly) = Head(t|,) entonces
en caso de que LU({lx,tp)) =

(Succ,0) : {{p, Ry, o)}
(Fail, () : 0
(Demand, P) : Uy, A-(t,p-q, Ry)
con ¢q = select_don't_care(P)
sino ()
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f(X13X27)

N

F(X1, [ X2 ],b) F(X1, [ X2 0)

f(Xlaa,b)ﬁl f(Xlaaac)_)Q
Figura 6.3: Arbol definicional para la funcién “f” del Ejemplo 37.

donde la funcidn select_don't_care(S) elige arbitrariamente un elemento del con-
junto S.

Dado un término ¢ y una regla R = (I — r) del programa uniforme R, decimos

que t[flff}f],v o(t[r]p) es un paso de narrowing uniforme, si (p, R,0) € Ayiazy(t).

La Definicién 6.3.1 asegura que solamente se seleccionard, de forma “don’t
care”, el subconjunto de las ternas del narrowing perezoso asociado a una posi-
cién perezosa. La estrategia que acabamos de introducir rompe la discrepancia
entre el indeterminismo “don’t care” en la seleccién inicial de los arboles de-
finicionales que emplea la estrategia de narrowing necesario y el hecho de que
las posiciones perezosas demandadas por la estrategia de narrowing perezoso se
exploten siempre de forma “don’t know”.

Ejemplo 37 Reconsideremos el programa uniforme del Ejemplo 30. Si em-
pleamos el drbol definicional para la funcion “f” representado en la Figura 6.3,
en lugar de emplear el que ilustra la Figura 6.1, puede obtenerse la siguiente
derivacidn empleando narrowing necesario:

3,R4,{Z/b
Flg(X),907),9(2)) PRAZN 90, 9(v),b)
2,R3,{Y/a
PRV £(g(X), a,b)
[A,Rl,z’d]
NN 1.

Podemos apreciar que esta derivacion se corresponde paso a paso con la deriva-
cion de narrowing perezoso “redundante”, obtenida en el Ejemplo 30.

El ejemplo anterior muestra que la derivacién de narrowing perezoso que era
“redundante” en el Ejemplo 30, se corresponde con la que calcularia la estrategia
de narrowing necesario eligiendo la representacién para el drbol definicional
alternativo de f mostrada en la Figura 6.3. Por lo tanto, cada una de las
derivaciones “redundantes” de marrowing perezoso que aparecen al computar
un término en un programa uniforme estdn asociadas a una de las posibles
derivaciones de narrowing necesario para un arbol definicional fijado.
Justificamos el refinamiento introducido mediante los siguientes resultados.
El primero de ellos indica que para programas uniformes, fijado un término y
un arbol definicional para la raiz de dicho término, la estrategia de narrowing
necesario computa una tnica posicién necesaria (a la que posiblemente hay
asociadas varias ternas correspondientes a diferentes reglas del programa).
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Proposicion 6.3.2 Sea R un programa uniforme. Seat un término encabezado
por un simbolo de funcion definida f € F y P un drbol definicional de f. Si
At P) = {{(p1,R1,01),--.,(pk, Ri,0k)}, entonces py = ... = pp = p.

Prueba. Inmediata, apartir de la Definicién 5.2.1 y la estructura de un programa
uniforme (Lema 5.2.2). O

La Proposicién 6.2.5 y la Proposicién 6.3.2 aseguran que, para programas
uniformes, las posiciones perezosas de un término ¢ computadas por la estrategia
Alazy son disjuntas, y los subconjuntos de ternas asociados, corresponden a
pasos de marrowing necesario A(t,P) dados con uno de los posibles drboles
definicionales P de f, siendo f el simbolo que encabeza el término ¢.

Proposicién 6.3.3 Sean R un programa uniforme y t un término. Si{p, R,o) €
Nazy(t) y (P, R',0") € Niazy(t) entonces p=p' o bienp | p'.

Prueba. Inmediata, haciendo uso de la Proposicién 6.2.5 y de la Proposi-
cién 6.3.2. ]

La Proposicién 6.3.2 y la Proposicién 6.3.3 justifican la correccién del refi-
namiento propuesto: dado que la estrategia de narrowing necesario es correcta
y completa para programas inductivamente secuenciales (de los que los progra-
mas uniformes son una subclase), al emplear la estrategia de narrowing perezoso
basta explotar uno de los subconjuntos de ternas disjuntos asociados a las po-
siciones perezosas.

A modo de conclusién, podemos decir que la estrategia de narrowing pere-
z0so uniforme es una estrategia “intermedia” entre la de narrowing necesario
y la de marrowing perezoso, que tiene las buenas propiedades de evitar: i) el
exceso de instanciacién del narrowing necesario; ii) las derivaciones redundantes
del narrowing perezoso. La Figura 6.4 sintetiza estas propiedades.

6.4 Equivalencia de las Estrategias de Evalua-
cion Perezosa y Correccion del Narrowing
Perezoso Uniforme.

Hasta el momento hemos establecido la relacién existente entre ‘pasos’ corres-
pondientes a las estrategias de narrowing perezoso y de narrowing necesario. A
continuacién investigaremos la relacién existente entre derivaciones de longitud
arbitraria. Aunque en este apartado nos ceniimos a las relaciones entre la es-
trategia de narrowing necesario y la de narrowing perezoso uniforme, queremos
hacer notar que los principales resultados pueden extenderse a la estrategia de
narrowing perezoso, si bien, en este caso, a una derivaciéon de narrowing ne-
cesario podran corresponderle varias derivaciones de narrowing perezoso (sélo
distinguibles por el orden en el que se dan los pasos en la derivacién, como se
ilustra en la Figura 6.4).
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Derivaciones
\ NN

Derivaciones

/ /\ ULN
JIV T\ ] pervacione

LN

Figura 6.4: Relacidn entre las estrategias de evaluacién perezosa sobre progra-
mas uniformes.

Nuestro interes primordial es probar la equivalencia entre estas estrategias
y demostrar la correccién y completitud de la estrategia de narrowing perezoso
uniforme introducida en el apartado anterior. El siguiente ejemplo muestra
que, para arboles definicionales fijados arbitrariamente, estas estrategias no son
equivalentes (en el sentido de que no computan la misma salida) a menos que
evaluemos un término hasta alcanzar la hnf.

Ejemplo 38 Sea el programa uniforme
R, : f(C(X)aaab) —b

Ry: g(c(Y)) -Y
Ry: h(b) b

Para el término t = f(X,9(Z),h(W)) existe una inica derivacién empleando
narrowing perezoso uniforme (seleccionando el subconjunto de ternas asociado
a la posicién perezosa mds a la izquierda):

2,R0,{Z/c(Y 3,R3,{W/b
£, 9(2), \w) PG ON px, v new )T px v,

que produce la salida (f(X,Y,b),{W/b,Z/c(Y)}). Por el contrario, la deriva-
cion obtenida construyendo los drboles definicionales de las funciones f, g y h
en la forma estandar y empleando la estrategia de narrowing necesario es:

IO (%), Yo, (W)
(8,3, {W/b}o{Y2/a}]

NN f(C(X4),(l,b),
que produce la salida (f(c(X4),a,b),{X/c(X4),W/b,Z]/c(a)}). Sin embargo, al

dar el siguiente paso (que lleva los términos a una hnf), ambas derivaciones
computan el mismo resultado con la misma respuesta (salvo renombramientos).

f(X,9(2), h(W))
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Hacemos notar también que la estrategia de narrowing perezoso permite cons-
truir una derivacion adicional en la que primero se da un paso con la regla Rs
y a continuacion con la Rs.

El siguiente teorema establece la equivalencia de la seméntica operacional,
para respuestas computadas, cuando empleamos las estrategias de narrowing
necesario y narrowing perezoso uniforme.

Teorema 6.4.1 Sea R un programa uniforme. Sea t un término encabezado
por un simbolo de funcion definida f € F. Entonces,

. . ., . . o
1. existe una derivacién de narrowing necesario D = (t ~ryn* s), donde s es
una hnf, si y solo si existe una derivacion de narrowing perezoso uniforme
[
D= (t ~on® 5);

2. D y D' son derivaciones con el mismo nimero de pasos y que emplean las
mismas reglas sobre las mismas posiciones en los pasos correspondientes
de cada derivacion.

Para demostrar el Teorema 6.4.1 necesitaremos varios resultados axiliares.

Primero probamos que, para programas uniformes, se cumple la siguiente
propiedad entre los distintos componentes de la representacién canénica de un
paso de narrowing necesario.

Lema 6.4.2 Sea R un programa uniforme. Sea t un término encabezado por
el simbolo de funcidn f y P el drbol definicional de f. Si{p,R, 9 0---09) €
A(t,P) es un paso de narrowing necesario, entonces:

1. parai,j € {1,...,k}, coni # j, Var(9;) N Var(¥;) = 0;
2 parai€{l,...,k}, si¥; = {z/ci(x1,...,2n;)} entonces x € Var(t).

Prueba. Procedemos por induccién sobre k e induccién estructural sobre el
arbol definicional P

1. Caso base (k = 1): En este caso, necesariamente pattern(P) = w es
una hoja; de otro modo k > 1, en contra de lo supuesto. Por la Defini-
cién 2.9.20 de estrategia de narrowing necesario, A(t, P) = {{A, 7 —= r,id)}
y el enunciado del lema se cumple trivialmente.

2. Caso inductivo (k > 1): De acuerdo con la Definicién 2.9.20 de estrate-
gia de marrowing necesario, tenemos que pattern(P) = m es una rama
y distinguimos las siguientes posibilidades. Sea 01 la posicién inductiva
correspondiente a esta rama. Entonces (p, R, o ---011) € A(t,P) si

(a) t|01 =z, 191 = {.’E/Cl(.Z'l, . -7$n1)} y <p7 Raﬁko' ) '0192> € /\(191(1’),7)1).
Por hipdtesis de induccién, las substituciones ¥; con j € {2,...,k}
satisfacen el enunciado. Ademds, x € Var(t), con lo que ¥, cum-
ple también cumple el punto (2) del enunciado y, por lo tanto, se

183



cumple en el caso general. Para probar que se satisface el punto (1),
razonamos del siguiente modo:

Por ser R un programa uniforme, las posiciones inductivas de P se
corresponden con los argumentos en los que aparecen constructores
planos de los términos lhs que definen f (Proposicién 5.4.1). Por
lo tanto, si o es una posicién inductiva y o' es una posicién de ¢ con
0 < o', entonces o' no es una posicién inductiva. En otras palabras las
posiciones inductivas en P se corresponden con posiciones disjuntas
del término ¢.

Sea 02 una posicién inductiva de P y, por lo tanto, disjunta de o;.
Entonces, es imposible que ¢ (t)|o, = y con y € {x1,...,Zpn, }. Se
presentan las siguientes posibilidades:
i t]e, = 2.
Entonces, ¥1(t)|o, = c1(z1,-..,%n,) y por consiguiente ¥y = id.
Asi que, de manera trivial ¢; no comparte variables con 5.
Notese que debe existir un patrén 7' € Py, tal que 7'|o, =
c1(Y1,---,Yn,) , ya que en otro caso A(¥(t),P1) no seria un
paso de narrowing necesario y, por lo tanto, tampoco lo seria
A, P).
ii. tlo, = y.
Entonces, ¥1(t)],, = y. En este caso, si existe un patrén 7’ € Py,
tal que 7TI|02 = CQ(yla s 7yn2) ) ¥y = {y/CZ(yl, s 7yn2)} Y, por
construccién del arbol definicional P, las variable yi,. .., yn, son
frescas. Por tanto, ¥; no comparte variables con ¥5.
iii. t|02 = Cg(tl, N ;tnz)-
Entonces, ¥1(t)|,, = c2(P1(t1),...,%1(tn,)) ¥ por consiguiente
92 = id. Por tanto, de manera trivial ¥; no comparte variables

con ¥Vs.

Noétese que el caso en el que t|o, = c(t1,...,tn), cON ¢ # ca,
no puede darse, ya que A(¢,P) no seria un paso de narrowing
necesario.

iv. tlo, = g(t1,- - tny)-

Idéntico al caso anterior.
Ahora podemos repetir este razonamiento, de forma que podemos
probar que 11 no comparte variables con el resto de las substituciones
¥; que forman la representacién candnica de A(t, P).
t|01 = Cl(tl, e ,tn), th =idy <p,R,'l9k 0---0 192) € )\(t,Pl).
Por hipétesis de induccién, las substituciones 9; con j € {2,...,k}
satisfacen el enunciado. Por otro lado, en este caso trivialmente 1,
no comparte variables con el resto de los ¢;, para j € {2,...,k}, y el
punto (2) del enunciado se cumple por vacuidad para ;.
tlo, = 9(t1,---ytn), Y1 =idy (p, R, 0---092) € A(t|,,,P’), donde
P' es un 4rbol definicional para g.
Idéntico al caso anterior.
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Como consecuencia del lema anterior, los elementos de la substitucién com-
putada en un paso de narrowing necesario, representada en forma candnica,
estdn restringidos a las variables del término ¢. Ademds, debido a que sus com-
ponentes no comparten variables, puede entenderse que forman una particién,
de manera que esos componentes pueden ser reordenados sin afectar al resulta-
do final de la composicién. En otras palabras, los operadores de composicién
“o” y de unién de conjuntos “U” son intercambiables para los componentes de
una substitucién computada en un paso de narrowing necesario. Este resultado
se formaliza mediante el siguiente corolario del cual haremos uso extensivo en
adelante.

Corolario 6.4.3 Sea R un programa uniforme. Sea t un término encabezado
por el simbolo de funcion f y P el drbol definicional de f. Si{p, R,9o0---0t) €
A(t,P) es un paso de narrowing necesario, entonces 9 oot =9 U---Ud

Al comentar el Ejemplo 33 indicamos que algunas de las substituciones com-
putadas por la aplicacién a no eran “desechadas” en un paso de narrowing pe-
rezoso. Apoyandonos en el Corolario 6.4.3 podemos escribir (2 U7y) € a(t, P)
distinguiendo entre la parte que es desechada, 7, y la que no es desechada,
Ty, en un paso de narrowing perezoso a partir de t. El siguiente lema pone de
manifiesto que la parte desechada en el paso de narrowing perezoso vuelve a ser
computada por la estrategia A en el paso siguiente.

Lema 6.4.4 Sea R un programa uniforme. Sea t un término encabezado por

el stmbolo de funcidn f y P el drbol definicional de f. Sea (15 UT1) € a(t,P).

- 7R7 .
Si{p,R,cUnUn) € A(t,P) yt [p ,\j,’f;ﬂ t' es un paso de narrowing perezoso,

siendo p Z A, entonces {p',R',a' Ur) € A(t', P).

Prueba. Inmediata, sin méds que observar que las posiciones disjuntas o por
encima de la posicién p permanecen inalteradas después del paso de narrowing,
salvo las posibles instanciaciones de las variables z € Dom(o U 73). Ademads,
por el Lema 6.4.2 Dom(o U 12) N Dom(ry) = @. Por lo tanto, A(t',P) computa
de nuevo la parte de substitucion 7. O

El siguiente lema, relaciona las derivaciones de narrowing perezoso uniforme
a partir de un término ¢ y la correspondiente derivacién obtenida cuando al
término ¢ se le aplica, previamente, la porciéon desechada de la substitucién
adelantada a(t, P).

Lema 6.4.5 Sea R un programa uniforme. Sea t un término encabezado por
un simbolo de funcion definida f € F. Sea P el drbol definicional de f. Sea
T = (rUmn) € a(t,P) la substitucion adelantada en un paso de narrowing
necesario. Sea (p1,R1,00 U UT) € A&, P) y (p1,R1,01 U T2) € Ayiazy(t).

. . ., . . fory 4 . . .
Existe una derivacidn de narrowing perezoso uniforme t ~yx*s si y sélo si

. L, . . 0
existe una derivacion de narrowing perezoso uniforme 71 (t) ~yn* s, donde el
término s es una hnf y 0 = o o (o1 U ).
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Prueba. Por induccién sobre el nimero de pasos, n, de las derivaciones. Las
substituciones se consideran médulo renombramiento de variables y restringidas
a las variables del término t.

. [p1,R1,01UT]
1. Casobase (n = 1): En este caso, el paso de narrowing perezoso,t ~yry

s, tiene que darse sobre la posicién p; = A; en otro caso, el paso se daria
sobre una posiciéon p; > A y, por definicion de paso de narrowing, el
término s estarfa encabezado por un simbolo de funcién f, en contra de lo
supuesto en el enunciado. Por el Lema 6.2.1, 7 = id, (A, R,01) € A(t,P)
y (A, R,01) € Ayiazy(t). Asi pues, el enunciado del lema se cumple trivial-
mente.

2. Caso inductivo (n > 1): Si existe la derivacién de narrowing perezoso

. for . e 1s . . s
uniforme ¢ ~>, ;5" s, podemos dividir esta derivacién en dos partes, de la
siguiente forma:

[p1,R1,01UT2] TOTYL
U ~pry ot ~Mpra S

El caso en el que p; = A es inmediato ya que, por el Lema 6.2.1, 7 = id.
Consideremos por tanto el caso en el que py # A. Por el Lema 6.4.4,
(p2, R2,02UT1) € A(t1, P), donde p2 y R» son, respectivamente, la posicién
y la regla que se usan en el segundo paso de narrowing de la derivacion.
Ahora distinguimos dos casos, segin se cumpla:

(a) (pQ,RQ,O'Q U ’7'1> (S Aulazy(tl)-
Entonces, el enlace adelantado se computa en este paso y de forma
evidente, por definicién de paso de narrowing y estar 7 restringida
a las variables de t, puede darse el paso de narrowing (pz, Rz, 02) €
Aulazy(T1(t1)). Por lo tanto, si la derivacién t; ~Soin* s estd consti-
tuida por los pasos de narrowing

!

[p2,R2,02UT1] o
t1 ~uy t2~us” S,
donde ¢ = ¢' 0 03, ahora puede formarse la derivacién alternativa

[p2,R2,02] a’
Tl(tl) ~uon t2 ~pnts.

. . .z g
Esto es, existe la derivacién 7 (t1) ~prn™ 8.

(b) <p2aR2702> € /\Ulﬂly(tl)'
Entonces, el enlace adelantado se computard en alguno de los pasos
de narrowing posteriores. En este caso se cumplen las condiciones
para aplicar la hipétesis de induccién. Por lo tanto, dado que existe
la derivacién t; ~3p o n* s y tiene menos de n pasos, por hipdtesis de
induccién existe la derivacién 71 (t1) ~prx™ 5.

Por otro lado, dado que se puede dar el paso de narrowing perezoso uni-

7R b
forme ¢ 7 «1»32%”] t1 = o1(12((t[r1]p:))), supueto que Ry = 1 — rq,
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podemos asegurar que el correspondiente problema de unificacién lineal
tiene éxito, esto es, LU({(l1,t|p,)) = (Succ, o1 U ). En lo que sigue com-
probaremos que LU({l1,71()]p,)) = (SUCc, o1 U m2):

(a)

Primero se debe notar que 7; no introduce nuevos redexes cuando
se aplica al término ¢, por tratarse de una substitucién constructora
lineal (Proposicién 2.9.21). Por consiguiente, el problema de unifica-
cién lineal (I1,71(t)|p,) también tendrd éxito.

Sean Iy = f(di,...,dr) y t|p, = f(s1,--.,5k). Dado que el problema
de unificacién lineal (ly,t|,, ) tiene éxito, sabemos que la configuracién
inicial LU

({d1 {1 81, -, di Lk sk}, id)

es reducible a la configuracién irreducible (,01 U 72) mediante la
relacién —| . Estudiemos las caracteristicas de esta reduccion, fijdn-
donos en el elemento d; |; s; de la configuracién LU inicial. Por ser R
un programa uniforme, d; es una variable o un término constructor
plano y lineal. En el primer caso, si d; = z;, obtenemos la substitucién
{zi/si} (i-e., id, cuando nos restringimos a las variables del término t).
En el segundo caso, si d; = ¢;(z1,- - -, 2m), pueden darse las siguientes
posibilidades:

i. s =z € Var(t).
Obtenemos la substitucién {z/c;(z1,...,2m)}. Dado que l; es
un patrén lineal cuyos argumentos son variables o constructores
planos y las reglas se toman renombradas aparte, las variables
Z1,---,2m no forman parte del dominio de ninguna otra subs-
titucién parcial computada en la derivacién LU. Asi pues, esta
substitucion es un elemento de o; U 75.

ii. 8; =c¢i(s),...,s!,), conc¢ €C.
En este caso, el elemento d; |; s; de la configuracién LU inicial
! ! A
se transforma en ¢;(z1,...,2m) {i ¢i(s}, ..., s.,). Después de un

paso de reduccién LU, la configuracién LU inicial quedaria:

(e b1 81veeey 21 it 81seevsZm dim S ooy i Ly 4},id).

En el siguiente paso obtendriamos las substituciones {z;/s}} (i-e.,
id, cuando nos restringimos a las variables del término t).

z — ! !
Nétese que los casos en los que s; = ¢;(s},...,sl,), conc; € Cy
¢j # ¢i, 0 5 = g(s},...,s),), con g € F, no pueden darse, ya que

entonces el problema de unificacién lineal no tendria éxito, en contra
de lo supuesto.

Si aplicamos la substitucién 7; al término t|,, , el problema de unifi-
cacién lineal planteado (1, 71 (¢|,,)) conduce a la configuracién inicial
LU

({d1 1 1i(81),-- -, dy Lk T1(sk)},0d)
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que debe ser reducible a una configuracién ireducible mediante la

relacién —| . Estudiemos, nuevamente, las caracteristicas de esta

reduccién, fijindonos en un elemento arbitrario d; J; 71(s;) de la con-

figuracién LU inicial y realizando un andlisis de casos como el anterior.

Si d; = z; obtenemos la substitucién {z;/71(s;)} (i-e., id, cuando nos

restringimos a las variables del término t). Si d; = ¢;(21,--.,2m),

pueden darse las siguientes posibilidades:

i. s; = x € Var(t), con z € Dom(r)-
En este caso, 71(s;) = x y se obtiene la substitucién
{z/ci(z1,-..,2m)}. Dado que l; es un patrén lineal cuyos ar-
gumentos son variables o constructores planos y las reglas se
toman renombradas aparte, esta substitucién es el elemento de
o1 Uy que se computd en el punto (2.b.i).
ii. s; = € Var(t), con x € Dom(ry).

Entonces 71 (s;) = 71(x), con lo que el elemento d; |; 71 (s;) de la
configuracién LU inicial se transforma en ¢; (21, ..., 2m) $i 71().
Como el problema de unificacién lineal tiene éxito, 71(x) debe
ser un término encabezado por el simbolo constructor ¢;. Esto
es, 1 (z) = ¢;i(s},...,sh,) ¥ la configuracién LU inicial, después
de un paso de reduccién LU, quedaria:

({d1 ,Ll 7'1(31), A ~Li-1 s'l, 9 Rm ~Li-m Sfm, .. .,dk ~Lk Tl(sk)}, id).
En el siguiente paso obtendriamos las substituciones {z;/s}} (i.e.,
id, cuando nos restringimos a las variables del término ¢).

iii. s; = ¢i(sy,...,8h,), con¢; €C.
También obtendriamos la substitucién ¢d, cuando nos restringi-
mos a las variables del término t.

Mediante este andlisis, podemos concluir que LU({l1,71(t)[p,)))
(Succ, 01 U ) y, por lo tanto, que (p1, Ri,01 U T2) € Auazy(7i(t)). Es
decir, podemos dar el paso de narrowing perezoso uniforme

n(t) PR An((nOln])

o1 (ra (71 (tr1 ]y )))

71(01 (12 (tr1 ] )))
=T1(t1)

ya que la substituciéon 71 estd restringida a las variables del término ¢ y
01,y T1 y T son substituciones constructoras lineales que no comparten
variables entre si (Lema 6.4.2), lo que nos permite conmutar las substi-
tuciones. Ahora, podemos construir la siguiente derivacién de narrowing
perezoso:

!

R
T1 (t)[pl ’,\i’gij’v”] T1 (t1) ’V?JLN* S.

La prueba en el sentido de direccién opuesto es completamente andloga. O
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Corolario 6.4.6 Sea R un programa uniforme. Sea t un término encabezado
por un simbolo de funcion definida f € F. Sea P el drbol definicional de f. Sea
T € a(t, P) la substitucién adelantada en un paso de narrowing necesario. Existe
una derivacidn de narrowing perezoso uniforme t'\fgIN* s, donde el término s
es una hnf, si y sélo si existe una derivacidn de narrowing perezoso uniforme
T(t) ~pon™ s.

Prueba. Inmediata, por el Lema 6.4.5 y la definicién de paso de narrowing.
Sea 7 = (2 UT) € a(t,P), donde 7o representa los enlaces que se estable-
cen en el primer paso de narrowing perezoso uniforme y que, por lo tanto, no

son desechados. Por el Lema 6.4.5, dado que existe la derivacién de narrowing
[om1] . . . .
perezoso uniforme ¢ «»ULN s existe también una derivacién de narrowing pere-

z0so uniforme 74 (t) «»3“ s, donde el término s es una hnf, § = o o (o7 U ),
(p1,R1,00 U UT) € A(t,P) y {p1,R1,01 UT2) € Ayiazy(t). Ahora bien, por
definicién de paso de narrowing, si existe el paso de narrowing perezoso uniforme

,R1,01U
WP by = oy (ra(r (B)r]p))

entonces existe el paso de narrowing perezoso uniforme

7R7
ro(n(t) PR (
g1

va que la substitucién 7 estd restringida a las variables del término ¢. Ahora,
podemos construir la siguiente derivacién de narrowing perezoso uniforme:

[p1,R1,01]
7'2(7'1 (t)) 1’\’)11]L117 t2 ’\”ULN S.
La prueba en el sentido contrario se puede establecer de forma analoga. O

Finalmente estamos en disposicién de probar el Teorema 6.4.1 y de establecer
la equivalencia entre las seménticas operacionales por narrowing necesario y por
narrowing perezoso uniforme.

Prueba.

1. Demostramos el punto (1) del enunciado por induccién sobre el nimero
de pasos, n, de la derivacién D. Las substituciones se consideran mddulo
renombramiento de variables.

(a) Caso base (n =1):
Idéntico al caso base del Lema 6.4.5.
(b) Caso inductivo (n > 1):

Sea

D

[Pthz 1071] , [p2,R2,02072] [Pn—1,Rn,07207x]
( NN t1 NANN oy NN 3)7
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donde 8; = (o;0m;) y 7 € a(si—1,Pi—1) es la substitucién adelantada
en cada paso i € {1,...,n}. La derivacién D puede dividirse en dos
partes como, indicamos a continuacién:

[p1,R1,01] 1 0-+-00
U NN tl NNZ* S.

. . . p1,R1,01
Dado que existe el paso de marrowing necesario t[ i\»I\;N] t1, por

el Corolario 6.2.4 existe el paso de narrowing perezoso uniforme

[p1,R1,01] ., . . ., .
T1(t) opn t1 También, dado que existe la derivacién de narrowing

. b . .
necesario, tq b2% o * s, que tiene menos de n pasos, por hipétesis de

induccci(')n existe también la derivacion de narrowing perezoso unifor-
n0---00 . .z .
me t; «»U ** 5. Ahora, podemos formar la derivacién de narrowing
perezoso uniforme:

[p1,R1,01] In 0 ..004
() ~ULN tl vLn © 8,

y, por el Corolario 6.4.6, existe la derivacion de narrowing perezoso
0 0---005001

uniforme ¢t "~oppN
La prueba en el sentido de direccién opuesto puede realizarse facilmente
ya que el razonamiento empleado es completamente reversible.

2. El punto (2) del enunciado de este teorema es una consecuencia inmediata
de la Proposicién 6.2.3.

O

Corolario 6.4.7 Sea R un programa uniforme. Sea e una ecuacion. Existe una
. ., . . o . , . . . .,
derivacion de narrowing necesario € ~ ™ true si y solo si existe una derivacion
. . ag
de narrowing perezoso uniforme e ~y " true.

Prueba. Sean t; y t2 términos y e = t; = t2. Por definicién de solucién de una
ecuacion, existe una derivacién de narrowing necesario e ~ e true si y sélo si
existen las derivaciones de narrowing necesario t; ~en* s y to At s, donde
s es un término constructor. Por el Teorema 6.4.1, existen las derivaciones de
narrowing necesario t; ~yx* 8y ty ~wn* s, si y sélo si existen las derivaciones
narrowing perezoso uniforme t; ~»;,x* S y ta ~o.n*s. Finalmente, usando
de nuevo la definicién de solucién de una ecuacién, existen las derivaciones de
narrowing perezoso uniforme t; INSENY y to ~oint s s y sélo si existe una
derivacién de narrowing perezoso uniforme e ~+g . x* true. O

Los resultados establecidos hasta el momento permiten demostrar que, para
programas uniformes, la estrategia de narrowing perezoso uniforme es correcta
y completa con respecto a ecuaciones estrictas y substituciones constructoras.

Teorema 6.4.8 Sea R un programa uniforme y e una ecuacion.

., . o . ., .
1. (Correccion) Si e ~rypn* true es una derivacion de narrowing perezoso
uniforme, entonces o es una solucion para e.
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2. (Completitud) Para cada substitucidn constructora o que es una solucién

o_l
de e, existe una derivacion de narrowing perezoso uniforme e ~; 5" true
con o' <o [Var(e)].

Prueba. Inmediato, por el Corolario 6.4.7 y el Teorema 2.9.23. O

Llegado a este punto, es conveniente hacer notar que la Definicién 6.3.1 junto
con el resultado anterior caracterizan a la estrategia de narrowing perezoso
uniforme como una estrategia que goza de la propiedad de completitud fuerte.

6.5 Conclusiones.

En este capitulo hemos realizado un estudio exhaustivo de la relacién existente
entre la estrategia de narrowing necesario [23] y la estrategia de narrowing
perezoso presentada en el Apartado 2.9.3, que en esencia es una formalizacién
de la aparece en [120]. Algunas de las contribuciones originales se resumen en
los siguientes puntos:

e Para programas uniformes simples, las estrategias de narrowing perezoso
y de narrowing necesario son equivalentes paso a paso (Proposicién 6.1.3).

e Hemos dado una definicién operacional del concepto de substitucién ade-
lantada en un paso de narrowing necesario.

e Hemos precisado la relacién existente entre los pasos de narrowing nece-
sario y los pasos de narrowing perezoso, para programas uniformes (Pro-
posicién 6.2.4 y Proposicién 6.2.5).

e Hemos caracterizado una nueva estrategia de evaluacidén perezosa para
programas uniformes, que hemos denominado narrowing perezoso unifor-
me.

e Hemos probado la equivalencia de las estrategias de narrowing perezo-
so uniforme y de narrowing necesario para programas uniformes (Teore-
ma 6.4.1).

¢ Hemos demostrado que la estrategia de narrowing perezoso uniforme es co-
rrecta y fuertemente completa para programas uniformes (Teorema 6.4.8).

Estos resultados ponen de manifiesto que los programas uniformes constituyen
la clase de programas mas amplia para la cual se puede lograr una implemen-
tacién eficiente de la estrategia de narrowing perezoso, sin perder las buenas
propiedades de la estrategia de narrowing necesario.

Estos resultados tienen aplicacién inmediata a la optimizacién de las técnicas
de evaluacién parcial, como estudiamos en el préximo capitulo.
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Capitulo 7

Evaluacion Parcial de
Programas Uniformes.

En este capitulo formulamos una instancia del marco de evaluacién parcial in-
troducido en el Capitulo 3 que consiste, esencialmente, en particularizar el Al-
goritmo 1 del Apartado 3.3.2 para la estrategia de narrowing perezoso uniforme
y estudiamos las ventajas y problemas que plantea.

7.1 Un Evaluador Parcial Basado en Narrowing
Perezoso Uniforme.

La instancia que se propone se justifica recordando una de las dificultades que
presenta la evaluacién parcial de programas cuando se emplea la estrategia de
narrowing perezoso [17]: la pérdida de la ortogonalidad del programa original.
La evaluacién parcial de programas utilizando la estrategia de narrowing pe-
rezoso puede conducir a programas que no son siquiera ortogonales, aun en el
caso de partir de programas uniformes, como muestra el siguiente ejemplo.

Ejemplo 39 SeaR el programa uniforme del Ejemplo 30. La evaluacion parcial
de R con respecto al término f(g(X), g(a), g(b)), usando una regla de desplegado
de un paso, conduce al siguiente programa especializado® :

R' =Ux,.,(5,R) = {f(g(X),g(a),g(b)) — [f(g(X),a,g(b))
f(g(X),9(a),g(b)) — f(9(X),9(a),b)
f(9(X),a,g(b)) - f(9(X),a,bd)
f(9(X),9(a),b) - f(9(X),a,b)
f(9(X),a,b) - 1}

IDespués de la tercera iteracién, el conjunto de términos evaluados parcialmente es: S =

{£(9(X), 9(a), 9(b)), f(9(X);a,9(b)), f(9(X),9(a),b), f(9(X),a,b)}.
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que tras el postproceso de renombramiento, adoptando el siguiente renombra-
miento independiente

S={ (f(9(X),g(a),g(b)) = h(X)),
(f(9(X),a,g(b)) = h1 (X)),
(f(9(X), 9(a),b) = hy (X)),
<f(g(X)7a7b) = h3(X)>}7

produce el programa renombrado

R'"= {h(X) - h(X)
MX) = ha(X)
h(X) — h3(X)
ho(X) — h3(X)
hg(X) - 1}.

que no es ortogonal ya que no cumple la condicion de no ambigiiedad®. Eviden-
temente, dicho programa derivado tampoco es uniforme.

El resultado obtenido en el ejemplo anterior es consecuencia de que la es-
trategia de narrowing perezoso computa derivaciones redundantes, en las que el
orden en el que se usan las reglas simplemente se intercambia cuando se aplican
sobre los mismos redexes perezosos. De esta forma, derivaciones parciales que
finalmente computarian el mismo resultado con la misma respuesta, dan lugar a
distintas resultantes. Este ejemplo muestra la necesidad de emplear una estra-
tegia de narrowing perezoso refinada durante el proceso de evaluacién parcial,
como la estrategia de narrowing perezoso uniforme, que no presenta este tipo
de problemas en programas uniformes.

Ejemplo 40 Consideremos de nuevo el programa uniforme R del Ejemplo 30.
La evaluacion parcial de R con respecto al término f(g(X),g(a),g(b)), usando
también una regla de desplegado de un paso, pero aplicando la estrategia de
narrowing perezoso uniforme en lugar de la estrategia de narrowing perezoso,
produce el siguiente programa especializado

R'= {MX) = h(X)
h(X) — hs(X)
hs(X) — 1}

que es un programa uniforme.

A la luz de los dos dltimos ejemplos, proponemos como instancia concreta la
que consiste en elegir la estrategia de narrowing perezoso uniforme y un criterio
de parada basado en el orden de subsumcién (Definicién 3.4.1) para definir la
regla de desplegado y operador de abstraccién. Para preservar la completitud
del proceso de evaluacién parcial imponemos la condicién de no desplegar los
arboles locales de narrowing més alla de un término en hnf. De forma precisa,
la definicién de evaluador parcial perezoso uniforme es:

2 Adviértase que tampoco cumple la condicién de no ambigiiedad débil

194



Definicién 7.1.1 (Evaluador Parcial Perezoso Uniforme)
Un evaluador parcial perezoso uniforme es una instancia concreta del Algorit-
mo 1 que se obtiene al elegir:

1. la estrategia de narrowing perezoso uniforme, Ayiqzy, para el desplegado
de los arboles locales;

2. la regla de desplegado de la Definicion 3.4.7 (parametrizada con la estrate-
gia de narrowing perezoso uniforme, Ayiqzy) y €l preorden de subsumcion
de la Definicion 3.4.1, reforzado con el criterio de parada adicional con-
sistente en detener el desplegado de los drboles de narrowing local cuando
se alcanza una hnf;

3. el operador de abstraccion de no-subsumcion, abstract*, de la Defini-
cion 3.4.8.

En lo que sigue nos referiremos a esta instancia particular del algoritmo de NPE
con el acrénimo ULN-PE (del inglés Uniform Lazy Narrowing-driven Partial
Evaluation), para distinguirla de la instancia presentada en el Capitulo 4 a la
que hemos denominado LN-PE.

Como estudiamos en el Capitulo 4, en ocasiones, una LN-PE de un programa
puede hacer perder la disciplina de constructores en el programa, transformado,
lo que impide que la estrategia de narrowing perezoso pueda emplearse para
evaluar términos en el programa transformado. Se necesita un postproceso de
renombramiento tanto para recuperar la disciplina de constructores del progra-
ma original y asegurar que podréa ejecutarse en el programa transformado, como
para lograr la condicién de independencia, es decir que no habrd interferencias
entre las reglas del programa transformado. Lograr la independencia del con-
junto de términos parcialmente evaluados es vital para la correccién (fuerte) de
la LN-PE.

Para programas uniformes, se necesita ademas del postproceso de renombra-
miento un postproceso adicional, como pone de relieve el siguiente ejemplo, en
el que se muestra que debido al anidamiento de constructores en las lhs de las
reglas se puede perder la uniformidad del programa especializado.

Ejemplo 41 Sea el programa uniforme
R={ Ri: f(«(X)) —g(X)
Ry: g(a) — a}

Cuando se emplea la estrategia de narrowing perezoso uniforme, para el término
t = f(X), solamente eziste la siguiente derivacion que conduce a un término
constructor en cabeza:

ARy, {X/c(YV ARz {Y/a
£ ST g I o,
que produce el programa especializado

R'={ Ri: f[(c(a) —a}
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después de aplicar una iteracion del algoritmo de evaluacion parcial. Este pro-
grama R' (que coincide con el programa renombrado R") no es un programa
uniforme, ya que incumple la primera restriccion de la Definicion 5.2.1 de pro-
grama uniforme.

Adviértase que este mismo problema también afecta a la estrategia de narrowing
necesario ya que, para el programa R del Ejemplo 41, la estrategia de narrowing
necesario conduce al mismo programa especializado R’

Si queremos ejecutar el programa transformado utilizando narrowing pere-
zoso uniforme, es importante recuperar la uniformidad del programa original
lo cual es indispensable para asegurar la correccién del proceso de ULN-PE.
A continuacién proponemos una fase de postproceso adicional que utiliza el si-
guiente algoritmo para aplanar las lhs’s de las reglas del programa evaluado
parcialmente.

Algoritmo 3 (Aplanamiento, F')
Entrada: Un programa R.
Salida: Un programa en forma plana F(R).
F(R) = Si las lhs’s de las reglas de R son planas entonces R
sino Sea [R = (f(t1,...,tn) = (E=71)) € R tal que
Fi,j,m:1<i<n1<j<m). (ti=c(s1,...,5m) Ar & X);
yR' = (R\{RHU
{f(tl, .. .,ti,l,c(zl, .. .,Zm),tz'+1, .. .,tn) —
(z1=81N... N2y RS NE = 1)}]
En F(R)).
Las variables z1, . . . , 2y, son variables nuevas y E es una condicion, posiblemente
vacta.

Ejemplo 42 Volviendo al Ejemplo /1, si aplicamos el Algoritmo 3 al programa
especializado

R ={ Ri: flc(a) —a},
obtenemos el programa
R"=F[R)={ R{: f(c(X)) —-(X=a=a)},

para el que se ha recuperado la restriccion de patrones constructores planos y,
por lo tanto, la uniformidad del programa original.

Hacemos notar que en este ejemplo un algoritmo de aplanamiento como el que
aparece en [120] restableceria la uniformidad al precio de perder toda la especia-
lizacién conseguida en el proceso de ULN-PE, ya que obtendriamos nuevamente
el programa original.
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7.2 Correccion y Completitud Fuerte de la Eva-
luacién Parcial Dirigida por Narrowing Pe-
rezoso Uniforme.

En este apartado demostramos la correccién y completitud fuerte del método
ULN-PE. La prueba hace uso de todo el trabajo desarrollado en el Capitulo 6
para establecer la equivalencia del narrowing perezoso uniforme y del del na-
rrowing necesario en programas uniformes. Sin embargo, todavia necesitamos
de un resultado previo, que formalizamos de la siguiente manera.

Lema 7.2.1 Sean R un programa uniforme y R una regla de R. Sean t y s
términos. Sit~ppn* s, entonces existe una seleccion de drboles definicionales
de las funciones definidas en R tales que t ~yn* s.

Prueba.  Por induccién sobre el niimero de pasos, n, de la derivacién.

1. Caso base (n = 1): Inmediato por el Corolario 6.2.6.

. . . g .
2. Caso inductivo (n > 1): Si t ~y.x* 8, entonces podemos formar la deri-
vacién

[p,R,0] o’
t~>pn t1 ~un™ s,

!
o . .,
Dado que t; ~yn* s es una derivacidon con menos de n pasos, por la
hipétesis de induccién existe una seleccién apropiada de drboles definicio-

nales tales que t; NP También, por el Corolario 6.2.6 existe un drbol

. . .7 7R7
definicional (que pasa a formar parte de la seleccién) tal que t[’Z\,,N"]]V t1.

Ahora podemos formar la derivacién

[p,R,0] o’
TNyt~ s,

y el lema queda probado.

Teorema 7.2.2 (Correccién y Completitud Fuerte)

Sea R un programa uniforme, e una ecuacion y S un conjunto finito de
términos. Sea R' una hnf-PE de R con respecto a S tal que R' U {e} es S-
cerrado. Sea S’ un renombramiento independiente de S, R" un renombramiento
de R' con respecto a S', sequido de un aplanamiento, y e = ren(e, S'). Enton-
ces, 0 es una respuesta computada para e en R si y sélo si 6 es una respuesta
computada para " en R".

Prueba. Por el Lema 7.2.1, si R"” es una ULN-PE entonces es también una

NN-PE. Ahora, el resultado se sigue por la correccién y completitud fuerte de
la NN-PE [17]. m|

197



7.3 Resultados Experimentales.

En este apartado presentamos una serie de experimentos para medir el impacto
que las diferentes estrategias de narrowing perezoso tienen en la eficiencia del
proceso de evaluacién parcial.

Los experimentos se han realizado con el sistema INDY® cuyo uso y ca-
racteristicas se describen en [4, 13]. El sistema INDY es un evaluador parcial
dirigido por narrowing para lenguajes légico—funcionales, que puede especiali-
zar programas utilizando las estrategias de narrowing perezoso y de narrowing
necesario. Para realizar nuestro estudio, también se ha incorporado al sistema
la posibilidad de utilizar la estrategia de narrowing perezoso uniforme. En la
especializacién de los programas de prueba se han considerado las siguientes
opciones:

e Estrategia de evaluacién: Todas las pruebas se han repetido empleando las
diferentes estrategias de narrowing perezoso (sin normalizacién).

e Regla de desplegado: Hemos probado dos alternativas:

1. emb_goal: Expande las derivaciones mientras los nuevos objetivos no
subsumen un objetivo comparable que haya aparecido previamente
en la misma rama del arbol de desplegado;

2. emb_redex: La regla de desplegado concreta definida en el Aparta-
do 8.2.1 que implementa el test dependency_clash comprobando la
subsumcién homeomérfica entre ancestros comparables de los rede-
xes seleccionados para asegurar la finitud del proceso de desplega-
do (se debe notar que en el contexto actual, en el que no tratamos
con simbolos primitivos — ver el Capitulo 8 —, esta opcién difiere
de la opcidn emb_goal simplemente en que el test de subsumcién
homeomorfica se realiza sobre redexes en vez de sobre objetivos com-
pletos).

e Operador de abstraccién: El proceso de abstraccién se realiza siempre uti-
lizando el operador de abstraccién definido en el Apartado 8.2.2, sin la
posibilidad de partir las expresiones complejas que contienen simbolos de
funcién primitivos (ver el Capitulo 8), ya que en el contexto actual nos
restringimos a la evaluacién parcial de expresiones simples que no contie-
nen simbolos de funcién primitivos y, por lo tanto, se hace innecesario el
empleo de este tipo de técnicas de particién.

Los programas de prueba considerados en la realizacién de los experimentos han
sido los siguientes: ackermann, la cldsica funcién de Ackermann; allones, que
transforma los elementos de una lista de nimeros en 1’s; applast, que afiade

3En el Apéndice A puede encontrarse un resumen de las principales caracteristicas del
sistema INDY.
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un elemento al final de una lista y devuelve el dltimo elemento de la lista re-
sultante de esta operacién; exam, el programa del Ejemplo 21; fibonacci, la
conocida funcién de Fibonacci; match-kmp, un programa ingenuo de bisqueda
de patrones en cadenas; palindrome, un programa para comprobar si una lista
dada es 0 no un palindromo; sumprod, que obtiene la suma y el producto de los
elementos de una lista; matmul, un programa que multiplica matrices; y sumleq,
un programa que contiene las reglas que definen las funciones “+7,“—" y “<”.
Algunos de estos programas son ejemplos tipicos de programas de prueba ex-
traidos del ambito de la deduccién parcial (ver [124, 127]) y adaptados a una
sintaxis logico-funcional, mientras que otros provienen de la literatura asociada
al drea de la transformacién de programas funcionales, tal como la supercom-
pilacién positiva [108], las transformaciones de plegado/desplegado [48, 55] y la
deforestacién [203]. En el Apéndice B aparece el cédigo de los programas utili-
zados en los experimentos, asi como las llamadas evaluadas parcialmente. Las
llamadas se han seleccionado para que den lugar a tiempos de especializacién
razonablemente largos. En algunos casos ha sido necesario transformar los pro-
gramas a forma uniforme con el fin de poder aplicar la estrategia de narrowing
perezoso uniforme.

Los resultados experimentales se resumen en las Tablas 7.1, 7.2 y 7.3. Los tiem-
pos se midieron en un computador HP 9000/712, ejecutando el sistema operativo
HP Unix vB.10.20. Estan expresados en milisegundos y se corresponden con el
promedio de 5 ejecuciones.

Las Tablas 7.1 y 7.2 muestran el tiempo de especializacién y el aumento de
la eficiencia alcanzada con respecto al tiempo de especializacién que obtiene el
sistema INDY cuando se emplea la estrategia de narrowing perezoso para el des-
plegado de los arboles locales. También se da informacién sobre la bondad de
la especiacién alcanzada en términos del nimero de reglas del programa espe-
cializado. M4és precisamente, las columnas “Rw” indican el nimero de reglas de
reescritura de los programas originales o transformados, “TTypy” representa los
tiempos de especializacion para las diferentes estrategias perezosas y “Mejora”
se ha obtenido como el cociente entre el tiempo de especializacién transcurrido
cuando se emplea la estrategia de narrowing perezoso y el tiempo de especiali-
zacion invertido cuando se emplea la estrategia de narrowing perezoso uniforme
o de narrowing necesario.

Del anélisis de los tiempos que se presentan en las Tablas 7.1 y 7.2, se desprende
la superioridad de la estrategia de narrowing necesario ain en los casos en los
que el programa original estd en forma uniforme. Los mejores resultados para
la estrategia de narrowing necesario se obtienen cuando se emplea la regla de
desplegado emb_redex debido a que esta regla permite un desplegado mas liberal
y, por lo tanto, da lugar a un mayor niimero de pasos de narrowing. Entonces, el
ligero aumento en los indices de mejora seria indicativo de una mayor eficiencia
de la estrategia de narrowing necesario con respecto a la estrategia de narrowing
perezoso uniforme. FEstos resultados apuntan a la hipétesis de que, en una
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Orig. LN-PE ULN-PE NN-PE
| Programas Rw Rw [ Tinpy Rw [ Tixpy | Mej. Rw | Tinpy | Mej.
ackermann 5 23 38010 23 26170 1.45 23 29230 1.30
allones 7 5 420 5 290 1.45 5 290 1.45
applast 6 4 408 4 326 1.25 4 324 1.26
exam 5 5 420 5 380 1.10 5 374 1.12
fibonacci 6 11 2370 11 1636 1.45 11 1645 1.44
match-kmp 13 14 3920 14 3548 1.10 14 3080 1.27
matmult 10 19 2550 19 1830 1.39 19 1640 1.55
palindrome 12 19 4500 19 3270 1.38 19 2910 1.55
sumleq 8 8 480 8 436 1.10 8 408 1.18
sumprod 9 14 4280 14 3062 1.39 14 2913 1.47
Promedio 8.1 12.2 | 5693.8 12.2 | 4094.8 | 1.31 12.2 | 4281.4 | 1.36

Tabla 7.1: Comparacién de LN-PE, ULN-PE, y NN-PE: tiempo de especializa-
cién (en ms.) y tamaifio de los programas considerando la estrategia desplegado
emb_goal.

Orig. LN-PE ULN-PE NN-PE
| Programas Rw Rw | Tiypy Rw | Tiypy | Mej. Rw | Tixpy | Mej.
ackermann 5 35 63010 35 30190 2.09 35 33850 1.86
allones 7 4 480 4 328 1.46 4 304 1.57
applast 6 6 778 6 612 1.27 6 608 1.28
exam 5 3 350 3 290 1.17 3 268 1.30
fibonacci 6 7 797 7 578 1.38 7 562 1.42
match-kmp 13 14 5910 14 5520 1.07 14 4920 1.20
matmult 10 15 3112 15 1914 1.63 15 1700 1.83
palindrome 12 19 6180 19 4840 1.28 19 4470 1.38
sumleq 8 8 600 8 567 1.06 8 513 1.17
sumprod 9 18 3710 18 3047 1.22 18 2820 1.32
Promedio 8.1 12.9 8492.7 12.9 4789.4 1.36 12.9 5001.5 1.43

Tabla 7.2: Comparacién de LN-PE, ULN-PE, y NN-PE: tiempo de especializa-
cién (en ms.) y tamaifio de los programas considerando la estrategia desplegado
emb_redex.

implementacién como la del sistema INDY, el uso y mantenimiento de los drboles
definicionales no resulta gravoso.

El sistema INDY implementa la estragia de evaluacién de narrowing perezoso
dejando el control de los computos al mecanismo de bisqueda indetermista del
PROLOG; i.e., se realiza una bisqueda a ciegas, sin informacién especifica su-
mistrada por las caracteristicas propias del problema (e.g., la secuencialidad
inductiva del programa). Como estamos viendo, ésto penaliza la eficiencia de
los computos. Sin embargo, el sistema INDY implementa la estragia de evalua-
cién de narrowing necesario haciendo uso explicito de los arboles definicionales.
Los arboles definicionales contienen toda la informacién sobre las reglas del
programa y permiten seleccionar la posicién del término con la que se dard
el paso de narrowing de forma eficiente. La estrategia de narrowing perezoso
uniforme podemos considerar que actia de una forma intermedia, en la cual la

200



IN-PE || ULN-PE
| Términos: Tinpy Tixpy Mejora |
f(X, g(a),g(b)) 180 70 2.57
f(X,9(Y),9(2)) 220 90 2.44
fla,9(9(9(X))),9(g9(9(Y)))) 3890 118 32.97
f(a,9(9(9(9(X)))),9(9(9(9(Y))))) 81970 700 117.10
fla,9(f(a,9(X),9(Y))),9(f(a,9(X),g(Y)))) | 65410 460 142.20

Tabla 7.3: Comparacién de LN-PE y ULN-PE: evaluacién parcial del programa
del Ejemplo 30 para diferentes términos; el tiempo de especializacién se ha
medido en ms; la estrategia desplegado seleccionada ha sido emb_redex.

informacién de los arboles definicionales se almacena “compilada” en forma de
reglas en un programa transformado uniforme dejando, nuevamente, el control
de los cémputos al mecanismo de biisqueda indeterminista del PROLOG. Los
experimentos realizados indican que los drboles definicionales son una excelente
heuristica a la hora de guiar una evaluacién perezosa.

Por otra parte, cuando se emplea la estrategia de narrowing perezoso uniforme,
los experimentos confirman una mejora en los tiempos de especializacion, resul-
tantes del proceso de evaluacidn parcial, con respecto a los conseguidos con la
estrategia de narrowing perezoso original. También confirman una mejora en la
clase de los programas especializados obtenidos, evitandose tanto la aparicién de
reglas redundantes como la pérdida de la secuencialidad inductiva. La Tabla 7.3
resume los tiempos de especializacién y las mejoras obtenidas en la evaluacién
parcial del programa del Ejemplo 30 con respecto a diferentes términos. Este
es un programa uniforme en el que se ponen de relieve las ventajas de la estra-
tegia de narrowing perezoso uniforme con respecto a la estrategia de narrowing
perezoso original.

7.4 Conclusiones.

n [17], Alpuente et al. demuestran que la evaluacién parcial basada en na-
rrowing necesario (NN-PE) hereda las buenas propiedades del mecanismo de
base (e.g., preserva la estructura inductiva de los programas, las computaciones
deterministas, las propiedades de optimalidad, etc). Por otro lado, la LN-PE
puede aplicarse a una clase més amplia de programas, si bien presenta varios in-
convenientes (e.g., se obtienen reglas redundantes en el programa especializado
y se pierde la ortogonalidad del programa original). Los resultados del capitulo 6
caracterizan los programas uniformes como la clase mas amplia de programas
sobre la que pueden obtenerse ventajas comparables a las de la NN-PE sin la
necesidad de usar estructuras como los drboles definicionales que utiliza el na-
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rrowing necesario para guiar la ejecucién. Aunque la representacién explicita
de los 4rboles definicionales puede tener un coste elevado para la eficiencia de
la ejecucién de los programas, asi como para el consumo de memoria, los ex-
perimentos realizados en el Apartado 7.3 indican que para una implementacién
como la del sistema INDY, el uso y mantenimiento de los arboles definiciona-
les no se manifiesta mds gravoso que otros procesos. Sin embargo, nuestra
intuicién nos dice que para evaluadores parciales que admitan programas de
un mayor tamano y, por lo tanto, drboles definicionales mis complejos, la si-
tuacién podria inversirse resultando el balance favorable para la estrategia de
narrowing perezoso uniforme. Asi pues, la idea es hacer uso de la estrategia de
narrowing perezoso uniforme para evitar el problema que introduce la gestion
de los 4rboles definicionales obteniendo, todavia, las ventajas de la evaluacién
parcial basada en narrowing necesario. Esta decisién estaria en la linea de la
dltima implementacién del lenguaje Curry [24] en la que, en lugar de emplear
arboles definicionales, las funciones se definen mediante expresiones case que
“compilan” la informacién de los arboles definicionales en el propio cédigo del
programa.

En este capitulo, explotando las buenas propiedades de los programas uniformes,
hemos conseguido:

e definir una nueva instancia del marco general para la evaluacién parcial
de programas logico—funcionales que denominamos ULN-PE;

e definir un postproceso de aplanamiento (Algoritmo 3) que restablece la
uniformidad del programa, transformado sin perdida de la especializacién
conseguida durante el proceso de evaluacién parcial; y

e probar que la ULN-PE goza de las propiedades de correccién y completitud
fuerte y preserva la uniformidad del programa original (tras el postproceso
de aplanamiento).

Los experimentos realizados con el sistema INDY, extendido con las adaptacio-
nes del mecanismo operacional de base necesarias para aplicar la estrategia de
narrowing perezoso uniforme, constatan la importancia practica que la nueva es-
trategia supone para las técnicas de evaluacién parcial de programas integrados
perezosos con respecto a la estrategia de narrowing perezoso original. Nuestra
intencion es seguir profundizando en esta linea de investigacién, estudiando la
mejora que los resultados obtenidos suponen para las técnicas de evaluacion
parcial de programas integrados perezosos.
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Parte 111

T'écnicas Avanzadas de
Especializacion.
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Capitulo 8

Mejora del control en la
Evaluacion Parcial Dirigida
por Narrowing.

Las técnicas clasicas de la deduccién parcial de programas légicos computan
evaluaciones parciales para cada uno de los dtomos diferentes que constituyen
un objetivo de forma independiente. Recientemente, en [83, 128] se ha intro-
ducido una técnica para la deduccién parcial de conjunciones de atomos, que
ha recibido el nombre de deduccion parcial conjuntiva. Esta técnica se ha di-
sehado con el objetivo de superar las limitaciones relativas al tratamiento de
conjunciones de atomos, conectados por variables compartidas. Bésicamente,
el método de la deduccién parcial conjuntiva puede verse como una mejora del
proceso de abstraccién de la deduccidn parcial cldsica consistente en generalizar
una conjuncién de dtomos bien directamente o bien partiendo la conjuncién en
subconjunciones antes de generalizar (o empleando una combinacién de ambas
técnicas). En la deduccién parcial clésica, una conjuncién siempre se divide
en sus componentes atémicos. La deduccién parcial conjuntiva consigue ciertas
optimizaciones dificiles de los programas, tales como (alguna forma de) tupling
y deforestacion, que se obtienen habitualmente a través de técnicas de trans-
formacién més complejas, como las técnicas de plegado/desplegado, que son
dificiles de automatizar y que no pueden obtenerse a través de la deduccién par-
cial clasica. La supercompilacién positiva también es capaz de producir efectos
similares.

El método NPE introducido en el Capitulo 3 es capaz de producir espe-
cializacién poligenética (i.e., es capaz de extraer definiciones especializadas que
combinan varias definiciones de funcién del programa original). Esto significa
que la NPE tienen un potencial de especializacién similar al de la deduccién
parcial o la supercompilacién positiva dentro del paradigma considerado. Co-
mo ya se ha adelantado en el Apartado 3.3.1, esto es debido a que el método
genérico de la NPE permite manipular ecuaciones y conjunciones durante el pro-
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ceso de especializacién, simplemente considerando los operadores de igualdad y
de conjuncién como simbolos de funcién primitivos del lenguaje. Desafortuna-
damente, el uso de funciones primitivas complica notablemente la naturaleza
del los problemas de especializacién y, a menudo, se necesita alguna forma de
tupling! para lograr la especializacién de expresiones que contienen llamadas
conjuntivas. El algoritmo de NPE no incorpora un tratamiento especifico para
los simbolos primitivos, que son considerados en pie de igualdad con el resto
de simbolos de funcién definidos. Este hecho hace que se desperdicien muchas
oportunidades para alcanzar la condicién de cierre y el método se ve forzado
a una excesiva generalizacién de las llamadas, dando lugar a una pérdida (casi
total) de la especializacién conseguida hasta el momento y resultando en una
especializacién monogenética en muchos casos interesantes (ver el Ejemplo 43).
Inspirados por los resultados obtenidos por la deduccién parcial conjuntiva, [83],
en este capitulo extendemos el algoritmo bésico de la NPE (Algoritmo 1) in-
corporando nuevas opciones de control y comprobamos experimentalmente la
efectividad de las mismas.

8.1 Motivaciéon y Conceptos Preparatorios.

En este apartado generalizamos algunos conceptos basicos relacionados con las
técnicas de NPE de los programas 1égico—funcionales (perezosos) tal y como se
han presentado hasta el momento. Estas nuevas nociones generales se muestran
de gran utilidad a la hora de permitir la definicién de operadores de desplega-
do y de abstraccién mas potentes, capaces de manipular convenientemente los
sfmbolos de funcién primitivos. En el marco original para la NPE que se ha
presentado en el Capitulo 3 no se hace ninguna distincién entre simbolos de
funcién definidos y primitivos durante el proceso de especializacion. Por ejem-
plo, una conjuncién b; A by se considera como una entidad unitaria cuando se
comprueba si estd o no cubierta por el conjunto de llamadas especializadas. En
el caso general, esto conlleva una dréastica generalizaciéon de las llamadas en-
vueltas en el proceso de especializacién, que puede causar una pérdida total de
especializacién. El siguiente ejemplo ilustra este punto y motiva el resto del
capitulo.

Ejemplo 43 Sea el fragmento de programa:

sorted_bits(X:[]) — true
sorted_bits(X1:X2:Xs) — sorted_bits(X3:Xs) A X1 < Xo
0<0 — true 0<1 — true 1<1 — true

cuyo significado declarativo es que sorted_bits es verdadero si la lista de bits que
se suministra como argumento estd ordenada de acuerdo o la relacion orden “<”
definida por las reglas del programa. Consideremos la llamada sorted_bits(X :
Xs) A 1< X. La Figura 8.1 muestra el drbol de narrowing local construido

1Tal y como se define en [166] para los programas 16gicos
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sorted bits(X:Xs) A 1< X

true A 1< X sortedbits(X':Xs') N X <X' AN1<X

IN —

1<X

true

Figura 8.1: Arbol de narrowing incompleto para la expresién
(sorted bits(X:Xs) A 1< X).

empleando la regla de desplegado de la Definicion 3.4.7, parametrizada utili-
zando la estrategia de narrowing perezoso y un criterio de parada basado en el
orden de subsumcion homeomdrfico. Intuitivamente, al utilizar este criterio de
parada, las derivaciones se expanden mientras que se cumpla que los nuevos
redezxes considerados no son sintdcticamente mds grandes que alguno de los re-
dexes comparables (i.e., redexes con el mismo simbolo de funcidn en cabeza) que
le preceden en la misma rama. En el drbol de la Figura 8.1, pueden identificarse
dos debilidades del algoritmo bdsico de NPE (Algoritmo 1):

o La expansion de la rama de la derecha se detiene debido o que el redex
mds a la izquierda sorted_bits(X': Xs') en la hoja del drbol subsume el
redexr sorted_bits(X : X s) seleccionado en el paso previo, incluso aunque
no se han realizado reducciones en otros elementos de la conjuncion, lo
cual no parece muy conveniente ni equitativo.

e De acuerdo con la distincion entre el control local y global, cuando se
corta la expansion de los drboles locales y el control pasa de nuevo al
nivel global, el algoritmo intenta probar que la llamada sorted_bits(X' :
Xs') AN X < X' A 1< X que aparece en la hoja del drbol esta cubierta
por la llamada inicial sorted_bits(X : Xs) A 1 < X (plegado); de otro
modo, se realiza una generalizacion de las llamadas comparables. Ya que
las llamadas consideradas son comparables y la llamada sorted_bits(X':
Xs') AN X <X'"A1< X dela hoja del drbol subsume (pero no es cubierta
por) la llamada especializada sorted_bits(X : Xs) A 1 < X, se computa
el msg sorted_bits(X : Xs) AN Z, provocando una excesiva generalizacion
que conduce a la pérdida de toda la especializacion conseguida.

A continuacién comentamos las adaptaciones realizadas en el marco genérico
de NPE para facilitar una manipulacién correcta y adecuada de los simbolos
primitivos.

En el ejemplo anterior se ha empleado una definicién de la estrategia de
narrowing perezoso que supone una regla seleccién fija, en el orden de izquier-
da a derecha, de las expresiones dentro de una conjuncién. Como ya hemos
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comentado, la estrategia de narrowing perezoso goza de la propiedad de com-
pletitud fuerte con respecto a substituciones constructoras en los TRS’s CB y
ortogonales. La completitud fuerte significa que, dado un término conjuntivo
t1 Ata A ... Aty, cualquiera de las posiciones perezosas relativas al subtérmino
t; se pueden seleccionar de forma “don’t-care”, ignorando el resto de posiciones
perezosas pertenecientes a términos t;, con j # 4, sin afectar a la completi-
tud del proceso de evaluacién. En particular, al utilizar la Definicién 2.9.14 y
la definicién de programa que aparece en el Apartado 2.9.1, el subtérmino t;
seleccionado para su inspeccién es aquél que, conteniendo un subconjunto de
posiciones perezosas, se encuentra més a la izquierda en la conjuncién. Se ha
simulado esta seleccién “don’t-care” introduciendo en los programas una tnica
regla para definir el simbolo de funcién primitivo “A” (i.e., true A x — z), lo
cual fuerza la seleccién del subconjunto de posiciones perezosas situado mas a
la izquierda en cada término conjuntivo. Esta forma de seleccién es demasia-
do rigida en la situacién actual. Se necesita una estrategia de narrowing que
sea, mas flexible y capaz de seleccionar todas las posiciones perezosas que pue-
dan existir en un término conjuntivo, de forma que posteriormente el interprete
pueda adoptar cualquier politica de planificacién (scheduling). Esto serd ttil
a la hora de definir una regla de desplegado concreta que permita desplegar
los arboles de narrowing local de forma mas equilibrada, lo cual es crucial a la
hora de alcanzar una especializacién efectiva. Una forma de conseguir el efecto
deseado con el minimo coste es aumentar los programas con una nueva regla
para definir el simbolo de funcién primitivo “A”: z A true — z. De esta forma,
podemos simular la seleccién de todas las ocurrencias perezosas de un término,
ya que la primera regla demanda las posiciones perezosas que aparecen en la
parte izquierda de una conjuncién y esta segunda regla demanda las posiciones
que aparecen en la parte derecha. Por consiguiente, en el resto de este capitulo
supondremos (mientras no se haga explicito otra cosa) que todo programa con-
tiene el siguiente conjunto de reglas predefinidas:
cxc —  true
c(z1,. . zn) Ry, -y yn) — (@1 RY)A...A (T R yn)
true N\d — @
Tz Atrue —
(true =>z) — =

Por otra parte, también se hace necesario definir una condicién recursiva de
cierre mas flexible, que impida una generalizacién excesiva de los términos que
contienen simbolos de funcién primitivos y todavia garantize que cada llamada
que pueda ocurrir durante la ejecucién del programa residual estara cubierta por
una regla de programa. La nueva definicidn de cierre se formaliza comprobando,
de manera inductiva, que las diferentes llamadas de las reglas estan cubiertas
por las funciones especializadas.

Definicién 8.1.1 (Cierre Generalizado)

Sea S un conjunto finito de términos y t un término. Decimos que un término
t es S-cerrado si se cumple closed(S,t), donde el predicado closed se define in-
ductivamente como sigue:
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true siteX

closed(S,t1) A ... A closed(S,t,) sit=c(ty,...,tn)
losed(S,t) &
closed(S,?) JseSt.sh=tA N\ cosed(S,t) sit=f(t,...,tn)
t'eRan(0)

dondec€C, f € (DUP) y ST =SU{p(z,y) | p € P}. Decimos que un con-
Junto de términos T es S-cerrado, escrito closed(S,T), si se cumple closed(S,t)
para todo t € T, y decimos que un programa R es S-cerrado si se cumple que
closed(S, Reaus) es verdadero, siendo Requs €l conjunto de los términos rhs de
las reglas de R.

Informalmente, un término ¢ encabezado por un simbolo de funcién definido
es cerrado con respecto a un conjunto de llamadas S, si es una instancia de un
término de S y los términos del rango de la substitucién de emparejamiento
son también cerrados (recursivamente) con respecto a S. La novedad con res-
pecto a la Definicién 3.3.3 es que se puede probar que una expresién compleja
encabezada por un simbolo de funcién primitivo, tal como una conjuncién, es
cerrada con respecto a S bien comprobando que es una instancia de una llama-
da de S (seguido de una comprobacién inductiva para los subtérminos), o bien
dividiendo la expresién en dos conjunciones e intentando emparejarlas entonces
con términos més simples de S (lo que sucede cuando el emparejamiento se
intenta primero con respecto a una de las llamadas planas p(z,y) de ST). Esta
extensién es segura debido al hecho de que las reglas que definen las funciones
primitivas se incorporan automaticamente a cada programa; asi, las llamadas a
estos simbolos estdn cubiertas regularmente en el programa especializado. Es-
ta sencilla extensién de la condicién de cierre permite formular operadores de
abstraccién en los que los términos que contienen simbolos de funcién primitiva
(posiblemente) se parten antes de intentarse un plegado o una generalizacién.
Noétese que los términos conjuntivos pueden partirse, de forma indeterminista,
en conjunciones de un nimero arbitrario de elementos, debido a la asociatividad
de ‘A’.

El siguiente ejemplo ilustra la Definicién 8.1.1 y pone de manifiesto las dife-
rencias entre la vieja condicién de cierre y la nueva.

Ejemplo 44 Sea t el término (f(g(0)) =~ 0 A g(X) =~ 1) y S el conjunto
{f(X),9(X),(f(0) 0 A X =~ 1)}. Intuitivamente, con la nueva Definicién
8.1.1 de cierre, un término es cerrado con respecto a un conjunto S si puede
partirse en componentes cerradas. Entonces, t es S-cerrado ya que, después de
partir convenientemente el término t:

1. f(g(0)) es S-cerrado, porque estd cubierto por f(X);
2. g(X) es S-cerrado, porque estd cubierto por g(X).

Si el término t no hubiese podido partirse, entonces habria sido imposible de-
mostrar que es cerrado con respecto al conjunto S, ya que no eriste ninguna
substitucidn 0 tal que t = 6(s;), para algin s; € S. En un proceso de abstrac-
cion, esta situacion podria conducir a una pérdida de especializacion.
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El Algoritmo 1 es un algoritmo genérico para la NPE. El modo en el que
se construyen las evaluaciones parciales concretas viene dado por una regla de
desplegado, que determina las expresiones que serdn reducidas (respetando una
estrategia de narrowing ¢) y que decide c6mo parar la expansién de los drboles
locales de narrowing. Por otra parte, el operador de abstraccion garantiza la
terminacién global del proceso de NPE asegurando la finitud de los conjuntos
de términos para los que se produce una evaluacién parcial as{ como garanti-
zando que no es posible que una misma llamada sea sucesivamente introducida
y eliminada del conjunto, lo cual producirfa igualmente la no terminacién aun
si el conjunto de llamadas no creciese infinitamente. El primer inconveniente
mostrado en el Ejemplo 43 motiva la definicién de una regla de desplegado més
sofisticada que sea capaz de conseguir una evaluacién equilibrada de la expre-
sién reduciendo por narrowing los redexes apropiados (e.g., utilizando alguna
forma de estrategia de planificacién dindmica que tenga en cuenta los ancestros
reducidos por narrowing en la misma rama). El segundo inconveniente sugiere
la definicién de un operador de abstraccién mas flexible que sea capaz de divi-
dir términos complejos antes de intentar el plegado o la generalizacién. En el
proximo apartado formalizamos estas técnicas refinadas de control que permiten
mejorar la calidad de la especializacién alcanzada por el método NPE.

8.2 Mejora del Control en el Método NPE.

La inclusién de simbolos de funcién primitivos (y, en particular, el operador de
conjuncién) en las llamadas que deben evaluarse parcialmente, plantea proble-
mas de control especificos que no se han considerado previamente. En el nivel
de control local, la reduccién de elementos en una conjuncién puede realizarse
haciendo uso del indeterminismo don’t care que permite la completitud fuerte
de la estrategia de narrowing perezoso, pero el orden en el que se seleccionan los
elementos durante la construccién del arbol de narrowing local es crucial para
alcanzar una buena especializacién. El Ejemplo 45 pone de manifiesto que una
seleccién ingenua puede hacer perder toda la especializacién conseguida hasta
ese instante. Se necesita alguna clase de estrategia de seleccién dinamica, que
tenga en cuenta los ancestros reducidos en la misma derivacién, si queremos
aumentar significativamente la eficiencia de la especializacién. En el nivel de
control global, mejorar el algoritmo genérico para la NPE requiere desarrollar
técnicas particulares para la particién de términos complejos, al mismo tiempo
que se mantienen tan unidos como sea posible aquéllos términos que pueden
comunicar estructuras de datos entre ellos. Lamentablemente, esto dltimo no
siempre es posible debido al hecho de que, para asegurar la terminacién del
método NPE, algunas veces es necesario forzar la particién de los términos en
posiciones inadecuadas.

En el préximo apartado, estudiamos la mejora del control local fijando una
estrategia de desplegado disenada especificamente para la “especializacion con-
juntiva”. En el Apartado 8.2.2, se introduce, para el control global, un tra-
tamiento especifico de los simbolos de funcién primitivos ‘~’, ‘A’ y ‘=’ que
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app(X, Y)W A app(W,Z) =V
: X' :app(Xs', Y)W A app(W,Z2) =V

X' =W' A app(Xs', V)= Ws' A app(W':Ws',Z) =V

true A app(Xs'Y)=Ws' A app(W':Ws',Z)rV

app(Xs',Y) = Ws' A app(W' : Ws',Z) =V

Figura 8.2: Control local ingenuo para la llamada
(app(X,Y) = W A app(W,Z) = V).

produce una especializacién poligenética més efectiva, en comparacién con la
NPE clasica.

8.2.1 Mejora del Control Local.

Laregla de desplegado introducida en la Definicién 3.4.7 simplemente explota los
redexes seleccionados por la estrategia de narrowing perezoso Ajqzy (empleando
una regla de seleccién estatica fijada, que determina el siguiente elemento a
reducir dentro de la conjuncién) siempre que ninguno de ellos subsuma un redex
(comparable) existente en la misma rama. El ejemplo siguiente revela que esta
estrategia no es lo suficientemente elaborada como para especializar las llamadas
que puedan contener simbolos primitivos como la conjuncién, existiendo un
riesgo de perder toda la especializacién conseguida en el proceso de NPE.

Ejemplo 45 Consideremos de nuevo el programa append:

app([J,Y) — Y
app(X : X5,Y) — X :app(Xs,Y)

Junto con el objetivo de entrada “app(X,Y) ~ W Aapp(W, Z) =V ”. Utilizando
la regla de desplegado de la Definicion 3.4.7, en la primera fase de la especiali-
zacién obtenemos el drbol representado® en la Figura 8.2 (utilizando una regla
de seleccidn de izquierda a derecha dentro de las conjunciones). A partir de este
drbol local, no se puede obtener una definicion especializada apropiada para el
objetivo inicial, ya que el término de la hoja no puede plegarse utilizando la lla-
mada inicial de la raiz siendo necesario una generalizacion (que causa la pérdida
de toda la especializacion, como en el Ejemplo 43). Ndtese que el subtérmino

2Se ha adoptado la optimizacién estdndar que hace uso del mecanismo de unificacién inter-
no (built-in) para resolver ecuaciones estrictas s & ¢ (suponiendo que solamente se producen
enlaces constructores), evitdndose asi la creacién de puntos superfluos de eleccién.
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app(W' : Ws',Z) = V dentro de la conjuncién que aparece en la hoja del drbol
de la Figura 8.2 no se ha evaluado suficientemente como para permitir que pue-
da plegarse con la llamada inicial. Nuevamente, el problema se resume en que
no se consigue una evaluacion equilibrada de la llamada inicial.

Es interesante notar que el método NPE clésico triunfa en este ejemplo cuan-
do la llamada con respecto a la cual se desea realizar la evaluacién parcial del
programa se escribe como una expresién anidada app(app(X,Y), Z). Esto se
debe a que explotar la capacidad de anidamiento de la sintaxis funcional per-
mite transformar el problema de tupling® original ilustrado por el Ejemplo 45
en un problema mads sencillo de deforestacién, que el método NPE original so-
luciona facilmente. De hecho, se ha probado que el método NPE clésico estd
especialmente bien adaptado para realizar la deforestacién, mientras que no es
capaz de conseguir autométicamente la transformacién de tupling en cualquier
situacién (ver [14]).

La regla de desplegado dindmica que vamos a introducir intenta alcanzar
una evaluacién equilibrada de los términos de entrada, antes que una evalua-
cién en profundidad de algunos subtérminos concretos, dejando el resto de los
otros subtérminos inalterados. Esto puede evitar el corte prematuro de algunas
derivaciones y, en algunos casos, produce una mejor especializacién que cuando
se usa una regla de seleccién “ciega”. La idea es que la nueva regla de des-
plegado seleccione dindmicamente las posiciones que deben reducirse dentro de
una conjuncién dada, seleccionando las posiciones perezosas més apropiadas de
entre aquéllas sujetas a una eleccidon don’t care, explotando para ello alguna
informacién sobre las dependencias funcionales entre redexes recogida a lo largo
de la derivacién. Esta nueva regla de desplegado se comporta de manera similar
a la de [83] pero la nueva definicién es mas amplia, ya que se ha formulado para
resolver el problema general de la especializacién de términos complejos que con-
tienen posiblemente (diferentes clases de) operadores anidados. También debe
ocuparse de mantener el comportamiento perezoso del lenguaje 16gico-funcional
con el que tratamos.

La siguiente nocién de posicion dependiente se emplea para trazar las de-
pendencias funcionales entre redexes del arbol de narrowing que se construye
durante el proceso de NPE.

Definicién 8.2.1 (Posiciones Dependientes)
Sea D = (s ~p iy t) un paso de narrowing. El conjunto de posiciones de-
pendientes de una posicidn g de s en D, escrito ¢\\D, es:
{q.u | u € FPos(r) ANHead(r|,) ¢C} siqg=p

a\\D = § {q} siqfp
{pav|r|y =z} si(g=puv Alu=z€X)

Esta nocién se extiende a las derivaciones de narrowing de forma natural. La
nocién de dependencia para términos proviene directamente de la nocién corres-
pondiente para posiciones. Nétese que la definicién anterior es estrictamente una

3 Aqui nos referimos al concepto de tupling tal y como se entiende en la programacién légica,
que engloba las transformaciones de deforestacién y tupling de la programacién funcional [166].
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extensién de la nocién estdndar de descendiente de la programacién funcional
(ver la Definicién 2.7.5). La misma técnica de “seguir la pista” de los redexes,
subrayandolos para determinar los descendientes de un redex, puede emplearse
para hacer mas accesible el concepto de posicién dependiente. Intuitivamente,
una posicién ¢’ de ¢ depende de una posicién g de s (en D) si ¢’ es un descendien-
te de ¢ (segundo y tercer caso) o si la posicién ¢' ha sido introducida por la rhs
de la regla aplicada en la reduccién por narrowing de la posicién q precedente
y sefiala un subtérmino encabezado por un simbolo de funcién definido (primer
caso). El primer caso refleja las dependencias funcionales entre posiciones que
aparecen debido a la aplicacién de una regla del programa, mientras el segundo y
tercer casos especifican cémo se propagan a lo largo de los pasos de la computa-
cién las posiciones que no son reducidas por narrowing. Noétese que esta nocién
es una extensién del concepto estandar de ancestro (covering ancestor [47]) de
la deduccién parcial adaptado convenientemente al marco 16gico-funcional. Por
abuso de lenguaje, si ¢' depende de ¢ en una derivacién D, diremos que el
término apuntado por la ocurrencia ¢ es un ancestro del término apuntado por
la ocurrencia ¢'. Si s es un ancestro de t en D y Head(s) = Head(t), decimos
que s es un ancestro comparable de t en D.

Ejemplo 46 Consideremos el drbol de narrowing local que muestra la Figu-
ra 8.2. La llamada app(X,Y) que aparece en el objetivo inicial es un ancestro
de la llamada app(Xs',Y) que aparece en la hoja de dicho drbol (ya que la lla-
mada a app ha sido introducida por la ths de la sequnda regla que define el
simbolo de funcion app). Sin embargo, no es un ancestro de la llamada mds a
la derecha app(W' : Ws', Z) que aparece en la hoja (cuyo ancestro en el objetivo
inicial es la llamada app(W, Z)).

En lo que sigue, formalizamos como se realiza la seleccién dindmica de los
redexes (perezosos).

Definicién 8.2.2 (Regla de Seleccién Dindmica)
Sea D = (tg ~ t1 ~ ... ~ t,), conn > 0, una derivacion de narrowing
perezoso. Definimos la regla de seleccién dindmica @gynamic como sigue:

Pdynamic (tna D) = SeleCt(tn, A, D),
donde la funcion auziliar select es:

select(t,p, D) = si (p,k,0) € Aiazy(t)
entonces sea t|, = f(s1,...,82) ¥
Ourgs = Ui, select(t,p.i, D) en
[si dependency_clash(t|p, D)
entonces {1} sino {(p,k,0)} U Oargs]
sino en caso de que t|, sea
rEV:
81 A 8a: sea O; = select(t,p.i,D), 1 € {1,2} en
[si Fi. (LEO; A O; #0) entonces O;
sino si (O1 = 02 = 0) entonces ) sino {L}]
De otro modo: sea t|, = f(s1,-..,82) ¥
Ourgs = U}, select(t,p.i, D) en
[si L € Oargs entonces {L} sino Ogrgs]
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donde dependency _clash(s, D) es una funcidn booleana genérica que inspecciona
los ancestros de s en D de acuerdo con un criterio especifico para determinar si
existe riesgo de no terminacion.

Por simplicidad, en el resto de este apartado consideramos que se verifica
el test dependency_clash(s, D) siempre que exista un ancestro comparable del
redex seleccionado s en D; nos referimos a este criterio como “test comp_redez”.
Otra aproximacién, que investigaremos posteriormente en los experimentos, es
comprobar si el redex seleccionado s subsume homeomérficamente a algin an-
cestro comparable; nos referimos a este criterio como “test emb_redex”. Como
va se ha mencionado, todas las politicas de planificacién son admisibles para un
intérprete que implementa narrowing perezoso. Hablando de manera informal,
la regla de seleccién dindmica analiza recursivamente la estructura del objeti-
vo y determina el conjunto de posiciones perezosas que admiten una seleccién
don’t-care al estar dentro de un subtérmino conjuntivo. La regla de seleccién
dindmica escoge exactamente uno de esos subconjuntos de posiciones perezosas
(de entre aquéllos que no incurren en un dependency_clash); posteriormente, las
posiciones seleccionadas deben ser obviamente desplegadas de forma don’t-know.

Introducimos una regla de desplegado dindmica Ugynamic(t, R) que simple-
mente expande los arboles locales de narrowing perezoso de acuerdo con la regla
de seleccién dindmica Qaynamic-

Definicién 8.2.3 (Regla de Desplegado Dindmica)

Definimos la regla de desplegado dindmica Ugynamic(t,R) (o simplemente
Udynamic) como una aplicacidn que devuelve una evaluacion parcial para el
término t en el programa R obtenida a partir del darbol de narrowing local T
construido segun la regla de seleccion dindmica Qaynamic-

Dado un conjunto de términos S, denotamos por Ugynamic(S,R) la unidn
de los conjuntos Ugynamic(s,R), para s en S.

La “marca” L de la Definicién 8.2.2 se emplea como una alarma para avisar-
nos del momento en el que una derivacién debe cortarse porque se ha producido
una situacién en la que el test dependency_clash es positivo. Esto es, la ex-
pansién de cada rama D del drbol se detiene cuando Qaynamic(t, D) = {L} o el
término ¢ (de la hoja) estd en hnf. Asi pues, la regla de desplegado dindmica ex-
plota con ventaja la informacién proporcionada por las dependencias funcionales
dentro del objetivo a la hora de calibrar qué alternativa es mejor.

Ejemplo 47 Consideremos de nuevo el programa y el objetivo del Example 45.
Utilizando la regla de desplegado dindmica Ugynamic, obtenemos el drbol repre-
sentado en la Figura 8.3. A partir de ese drbol puede derivarse una definicion
especializada (recursiva) para la llamada inicial, suponiendo que existe un me-
canismo de particion conveniente que permite extraer, de la hoja del drbol, una
subconjuncion adecuada, como lo es app(Xs',Y) = Ws' A app(Ws',Z) = Vs,
que estd cubierta por la llamada inicial en la raiz del drbol (ver Ejemplo 50).

Antes de finalizar este apartado, es interesante comentar que la Defini-
cién 8.2.2 puede generalizarse haciendo que la estrategia de narrowing sea un
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app(X, Y)W A app(W,Z) =V
: X' :app(Xs', Y)W A app(W,Z2) =V

X' =W' A app(Xs', V)= Ws' A app(W':Ws',Z) =V

X' mW' A app(Xs', Y)Y Ws' A W :app(Ws',Z)mV

X' =W A app(Xs', V) Ws' AN W V' A app(Ws',Z)m Vs

Figura 8.3: Mejora del control local para la llamada
(app(X,Y) = W Aapp(W, Z) = V).

pardmetro de la definicién, siempre y cuando se consideren estrategias fuerte-
mente completas. Otro aspecto interesante es que la regla de desplegado diné-
mica es conservativa, en el sentido de que cuando la llamada inicial no contiene
simbolos de funcién primitivos (y se elige una definicién adecuada de la funcién
dependency_clash) se comporta como la regla de desplegado estética.

8.2.2 Mejora del Control Global.

En presencia de simbolos de funcién primitivos como ‘A’ o ‘x’, el empleo de
operadores de abstraccién que respetan la estructura de los términos (como el
de la Definicién 3.4.8) no es muy efectivo, ya que la generalizacién de dos con-
junciones (resp. ecuaciones) podria dar lugar a un término de la forma z ~ y A 2
(resp. = ~ y) en la mayoria de los casos, tal y como se ha mostrado anteriormen-
te en los Ejemplos 43 y 45. La dréastica solucién adoptada en los Capitulos 3 y
4, consistente en descomponer una expresién compleja en subtérminos simples,
que contienen unicamente una llamada a funcién, puede evitar el problema pero
tiene la consecuencia negativa de que se pierde parte de la especializacién desea-
da. Esto desemboca en un método que en la préctica sélo realiza especializacién
monogenética. En este apartado introducimos un operador de abstracciéon més
sofisticado, inspirado en las técnicas de particién de la deduccién parcial con-
juntiva [83, 128]. El control de nivel global en [83, 128] se basa en el empleo
de drboles globales, tal y como fueron introducidos en [130, 145]. Si bien esta
técnica puede mejorar la especializacién en muchos aspectos, aqui se ha preferi-
do utilizar una estrategia de control global mds simple pero menos costosa (en
términos de representacién y gestién de la memoria) basada en el empleo de
conjuntos.

Durante el proceso de abstraccién, puede resultar necesario partir las expre-
siones complejas bajo consideracién, para continuar el proceso de especializacién
del mejor modo posible sin incurrir en el riesgo de no terminacién. La nocién
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de términos que mejor se ajustan (best matching terms), o simplemente mejores
ajustes, para simplificar, tiene como objetivo evitar la pérdida de especializacién
debida a una excesiva generalizacién. Esta nocién, que se define a continuacién,
es una generalizacién apropiada a nuestras necesidades del concepto de conjun-
cidn que mejor se ajusta (best matching conjunction) que aparece en [83]. Antes
de formalizar este concepto, necesitamos de una nocién auxiliar.

Definicién 8.2.4 (Elemento Minimamente General)

Dado un conjunto W = {ws,...,w,}, se dice que w; es un elemento minima-
mente general de W si y sélo si, para todo w; € W, con j # i, no existe una
substitucion 6, diferente de la substitucion identidad o de un renombramiento,
tal que w; = 6(w;) (i.e., si no existe otro elemento, diferente de w;, que sea una
instancia estricta de w;).

Ejemplo 48 Sea el conjunto W = {f(g(X)), f(9(Y)), f(Z)}. El elemento f(Z)
no es minimamente general ya que tanto f(g(X)) como f(g(Y)) son instancias
estrictas de f(Z). Sin embargo, f(g(X)) es un elemento minimamente general
ya que, aungue f(g(X)) =0(f(g(Y))), con § = {Y/X}, la substitucion 6 es un
renombramiento. Lo mismo puede decirse acerca de f(g(Y)).

Definicién 8.2.5 (Mejores Ajustes)

Sea el conjunto de términos S = {s1,...,5n} y un término t. Consideremos el
conjunto de términos W = {w; | (w;, {0i1,0i2}) = msg({si,t}), i = 1,...,n}.
Los mejores ajustes BMT(S,t) para t en S son aquéllos términos s; € S tales
que el correspondiente w; es un elemento minimamente general de W .

Nétese que la funcion BMT devuelve un subconjunto de términos del con-
junto S que mejor se ajustan al término ¢ y, en general, |[BMT| > 1 lo que
introduce cierto grado de indeterminismo. El siguiente ejemplo clarifica defini-
cién la anterior.

Ejemplo 49 Sea S = {f(9(X)), f(9(a)), /(Z2)} y t = f(g(b)). Para computar
los mejores ajustes para t en S, primero obtenemos el conjunto:

W = {msg({f(9(X)), f(g(b))}), msg({f(9(a)), F(9(b))}),
msg({f(Z), f(g®)}N} = {F(9(X)), F(9(Y)), f(2)}-

Después, hallamos los elementos minimamente generales de W, que son f(g(X))
y f(9(Y)), a los cuales les corresponden los términos de S, f(g(X)) vy f(g(a)),
respectivamente. Asi se obtine que BMT(S,t) = {f(9(X)), f(g(a))}. La Figu-
ra 8.4 ilustra el proceso.

A continuacién se define un nuevo operador de abstraccién que permite una
generalizacién adecuada de los términos que contienen simbolos de funcién pri-
mitivos haciendo uso del concepto de “mejores ajustes”. La nocién de BMT se
emplea en dos fases del proceso de abstraccién (ver la Definicién 8.2.6:

1. Cuando se selecciona, de entre los elementos de S, el término que mejor se
ajusta con aquéllos respecto de los cuales existen problemas de subsum-
cién, procediéndose entonces a la generalizacién.
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Figura 8.4: Mejores ajustes para el término ¢t = f(g(b)) en el conjunto

S ={1(9(X)), f(9(a)), f(2)}-

2. Cuando se determina si la nueva llamada ¢ encabezada por un simbolo
de funcién primitivo puede anadirse de forma segura al conjunto actual
de llamadas especializadas S o si debe partirse. Si el término s es un
mejor ajuste del término ¢t en T y los términos s y t tienen la misma
estructura, entonces no hay peligro al generalizar, ya que no se perderd
demasiada informacién. Por el contrario, si los términos s y t no comparten
la misma estructura, es mejor partir convenientemente el término ¢ antes
de generalizar (aunque en la definicién no se especifica como) .

Definicién 8.2.6 (Operador de Abstraccién Concreto)
Sean S y T dos conjuntos de términos. Se define el operador abstract<(S,T)
inductivamente como sigue: abstract<(S,T) =

S siT=0 o (T={t}, teX)
abstract<(...abstracta(S,{t1}),...,{tn}) si T ={t1,...,tn},n >0
abstract<(S,{t1,...,tn}) si T={t}, t =c(t1,...,tn), c€C
abs_def (S, T',t) si T = {t}, Head(t) € D
abs_prim(S, T’ ,t) si T = {t}, Head(t) € P

donde T' = {s € S | Head(s) = Head(t) A s < t}. Las funciones abs_def y
abs_prim se definen como sigue:
abs_def (S, 0,t) = abs_prim(S,0,t) = SU{t}
abs_def (S, T,t) abstract<(S \ {s}, {w} URan(8:) URan(82))
si (w, {61,02}) = msg({s,t}), con s € BMT(T,t)
abs_def (S, T,t) si 3s € BMT(T,t) t.q. def(t) = def(s)
{ abstract<(S, {t1,t2}) de otro modo, donde t 2 p(ts, t2)

abs_prim(S,T,t) =

siendo def (t) una secuencia formada por los simbolos de funcién definidos que

. . A . , .
aparecen en t en orden lexicogrdfico y donde = denota la igualdad de términos,
salvo reordenamiento de los elementos en una conjuncion.

Esencialmente, el modo en el que actia el operador de abstraccion es sim-

ple. Distinguiremos entre los siguientes casos, dependiendo de que la expresidén
t considerada sea: i) una variable, ii) un término encabezado por un simbolo
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constructor, iii) por un simbolo de funcién definido, o iv) por un simbolo primi-
tivo. Las acciones que realiza el operador de abstraccion son, respectivamente:
i) ignorar la llamada, dejando el conjunto de términos evaluados parcialmente
S inalterado, ii) inspeccionar recursivamente los subtérminos, iii) si no hay pro-
blemas de subsumcién con los términos del conjunto S se afiade la llamada ¢ al
conjunto S; si no, se generaliza la llamada ¢t con respecto a alguno de sus mejores
ajustes, inspeccionando recursivamente el msg w y los subtérminos de 6,65 no
cubiertos por la generalizacién, y iv) proceder de la misma forma que en (iii)
pero considerando la posibilidad de partir la llamada ¢ antes de generalizarla
cuando no existe un mejor ajuste s con la misma estructura que t, i.e., cuando
def (t) # def(s) (lo cual evita que se pierda algin simbolo de funcién debido a
la aplicacién prematura del operador msg).

Para finalizar este apartado, presentamos un ejemplo que atestigua que el
operador de abstraccién abstract4 se comporta bien con relacién al Ejemplo 47.

Ejemplo 50 Consideremos de nuevo el drbol dibujado en la Figura 8.3. Apli-
cando el Algoritmo 1 a este problema, se realizan las siguientes llamadas al
operador abstract<:

To = abstract4(D, {ap ( Y)W A app(W,Z) = V})
= {app(X,Y) W A app(W,2) ~ V}
Ti = abstract<a(To,{(X' =YY" A app(X,,Y;) = Z,),
(X'= W' A app(XL,Y) = W] A
W= V" A app(W},2Z) = V])})
= {(app(X,Y) =W A app(W,Z) = V),
(X'=Y' A app(X,,Y;) = Zs)}
T, = T

Por consiguiente, después de dos iteraciones, se obtiene el siguiente conjunto
de términos evaluados parcialmente:

{app(X,Y) = W A app(W,Z) = V), (X' =Y' A app(X,,Y;) = Z,)}.

Asociando el renombramiento independiente dapp(X,Y,W,Z V) a la llamada
especializada app(X,Y) = W A app(W,Z) = V, el método obtiene una regla
recursiva de la forma:

dapp(X: X, Y, W W4, Z,V:V,) - X = WAW =V Adapp(Xs,Y, Wy, Z, V)

que contiene la especializacion dptima esperada para este ejemplo.

8.3 Terminacion del método NPE.

En el presente apartado se estudia la terminacién del proceso de NPE cuando
se emplea el operador de desplegado Ugynamic y €l de abstraccién abstractq.
Primero nos centramos en la terminacion local.
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8.3.1 Terminacion Local.

El siguiente resultado es una consecuencia sencilla de la completitud fuerte de
la estrategia de narrowing perezoso y de que el nimero de simbolos distintos en
la signatura es finito.

Proposicién 8.3.1 Sea R un programa yt un objetivo. Entonces Ugynamic(t, R)
produce un drbol de narrowing perezoso finito (posiblemente incompleto) para t
en R.

Prueba. La regla de desplegado Ugynamic(t, R) expande los drboles locales
de acuerdo a la estrategia de narrowing perezoso dindmica. Evidentemente, la
estrategia de seleccidén @gynamic(t, R) produce un drbol de narrowing perezoso
(posiblemente incompleto) ya que, en cada paso, se consideran todas las posicio-
nes que deben explotarse de forma, don’t know y solamente se desechan aquéllas
que pueden seleccionarse en forma don’t-care, conforme a la propiedad de com-
pletitud fuerte de que goza el narrowing perezoso. El empleo de la funcién
dependency_clash(t|p, D) asegura la finitud del drbol de narrowing construido.
Comprobamos que las dos clases diferentes de tests considerados, comp_redex
y emb_redezx, son apropiadas y dan lugar a un criterio de parada adecuado.

1. comp_redex: test en el que se comprueba si existe un ancestro comparable
del redex seleccionado en D.
Procedemos por contradicciéon. Supongase que construimos un arbol de
narrowing perezoso infinito para el término ¢ en R utilizando Ugynamic-
Ya que el término t es finito, el nimero de redexes de ¢t es finito también y
el arbol de narrowing de t en ‘R esta ramificado de forma finita. Entonces,
por el lema de Konig (Lema 2.4.2), existe una rama infinita en el arbol.
Ahora el resultado se sigue trivialmente ya que no existe una rama infini-
ta que pueda contener redexes dependientes encabezados por simbolos de
funcién diferentes a menos que la signatura sea infinita.

2. emb_redex: test de subsumcién homeomdrfica sobre ancestros compara-
bles del redex selecionado.
En este caso, también procedemos por contradiccién. Supongamos que
existe una rama infinita en el arbol de narrowing perezoso. Ya que tan-
to la signatura como el término ¢ son finitos, existe un ndmero finito
de subsecuencias de subtérminos comparables dependientes en la rama.
Por consiguiente, al menos una de esas subsecuencias serd infinita. Dado
que las subsecuencias de subtérminos comparables dependientes construi-
dos por Ugynamic, utilizando el test emb_redex, son subsecuencias de no
subsumcién, tenemos una secuencia infinita de términos t1,¢s,... tal que
ningun término ¢; subsume a un término precedente t;, con ¢ < j, lo que
contradice el teorema de Kruskal (Teorema 3.4.2).
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8.3.2 Terminacion Global.

En este apartado nos centramos en la terminacién global del proceso de NPE.
Para demostrar los resultados de esta seccién, necesitamos introducir algunas
notaciones y conceptos previos.

La profundidad de un término ¢ es el nimero maximo de simbolos anidados
en t.

Definicién 8.3.2 (Profundidad)
La profundidad de un término t, denotado por depth(t), se define inductiva-
mente como sigue:

1 sitedX
depth(t) = { 1+ maz({depth(t), ..., depth(ta)}) sit= f(tr,..  tn), f € F
donde la funcion max calcula el mdzimo de un conjunto de nimeros.

Para facilitar las pruebas, introducimos el concepto de complejidad Mg de
un conjunto de términos S.

Definicién 8.3.3 (Complejidad)
Sea S un conjunto de términos. La complejidad Mg del conjunto S es el mul-

ticonjunto finito de nimeros naturales correspondiente a la profundidad de los
elementos de S: Mg = {depth(s) | s € S}.

Como se indicé en el Apartado 2.3, el orden multiconjunto, <., €s un orden
sobre el conjunto de los multiconjuntos finitos de ndmeros naturales M (IV). El
orden multiconjunto sobre M (IN) es bien fundado (i.e., no existen en él cadenas
decrecientes infinitas) y, por consiguiente, el método de prueba por induccién
completa puede aplicarse sobre M (IV); muchas de las pruebas de este apartado
se han realizado empleando esta técnica.

El siguiente lema establece la transitividad de la relacién de cierre (Defini-
cién 3.3.3) y es necesaria para probar la Proposicién 8.3.5.

Lema 8.3.4 Si el término t es Sy-cerrado, y S1 es Sa-cerrado, entonces t es
Sy -cerrado.

Prueba. Por induccién estructural sobre ¢. Ver el Lema B.1 de [14]. O

Proposicién 8.3.5 La funcion abstractq es un operador de abstraccion en el
sentido de la Definicion 3.3.11.

Prueba. Siguiendo la Definicién 3.3.11 de operador de abstraccién, necesitamos
probar:

1. Si s € abstract(S,T), entonces existe un término ¢t € (S UT) tal que
t|, = 6(s) para alguna posicién p y substitucién 6, y

2. Paratodot € (SUT), t es cerrado con respecto al conjunto de términos
abstract(S,T).
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La condicién (1) se satisface trivialmente porque el operador de abstraccién
se basa en el empleo de msg’s, lo que impide la introduccién de nuevos simbolos
de funcién que no aparezcan en S o 7.

Ahora nos centramos en la prueba de la condicién (2) empleando induccién
bien fundada sobre la complejidad de SUT'.

Si SUT = 0, entonces abstract<(0,0) = 0, y la prueba esta hecha ya que la
propiedad (2) se cumple por vacuidad.

Consideremos el caso inductivo SUT # 0. Si T = 0, entonces abstract<(S, 0)
= S, y la propiedad (2) se cumple trivialmente. Supongamos por lo tanto que
el conjunto T no es vacio. Entonces, T = To U {t}, con Ty = {¢t1,...,tn—1}. Por
hipétesis de induccién, la propiedad (2) se cumple para todo par de conjuntos
Sq y T4 tales que Mg_urg <mu Msur- Siguiendo la definicién de abstract,
consideramos cuatro casos:

1. te X.
S" = abstract4(S,T)
= abstract SI(S To U {t})
= abstractq(abstract<(...abstractq(S,{t1}),...,{tn-1}),{t})
= abstractq(abstract<(S,Ty), {t})
= abstract4(S,To).
Ya que Msut, <mu Msur,u{ty = Msur entonces, por hipétesis de in-
duccién, S U Ty es cerrado con relacién a los términos de S’ y, dado que
una variable siempre es cerrada con respecto a un conjunto (por definicién
de cierre), también lo es SUT U {t} = SUT.

2. t=c(s1,---,8m), c€C,m>0.
S" = abstract«(S,T)
= abstract<(S,To U {t})
abstract<(abstract<(S,To), {c(s1,...,5m)})
= abstractq(abstract<(S,To),{51,---,5m})
(.-
(

= abstractq(...abstract<(abstract4(S,To),{s1}),---,{5m})

= abstractq(S,To U {51,...,5m}).
Ya que MSUTgU{sl,...,sm} <mul MSUTOU{c(sl,...,sm)} = Msur entonces, por
hipétesis de induccién, S U To U {s1,...,8m} es cerrado con respecto al

conjunto de términos S’ y, por definicién de cierre, también lo es SUT, U
{c(s1,..-,8m)}=SUT.

3. t=f(s1,---,8m), f €D, m>0.
Entonces, por definicién de abstract,
S" = abstract4(S,T)
= abstract4(S,To U {t})
= abstractq(abstract<(S, To) {t})
= abs_def(abstract«(S,To), E,t).
donde E = {s € abstract4(S,Tp) | ”Head(s) = Head(t) N s < t}.
Supongamos que abstract<(S,Tp) devuelve un conjunto 8" = {s1,...,sp},
con p > 1 (ya que el caso para el que abstract<(S,Ty) es § es inmediato).
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Aqui distinguimos dos casos, que se corresponden con los de la definicién
de la funcién abs_def en abstract<:

(a)

E=0.
Sl

abs_de f (abstract<(S,Tp), E, t)
S"u{t}

Ya que Msur, <mw Msur entonces, por hipétesis de induccién, SU
Ty es cerrado con respecto a los términos de S” = abstract<(S,Tp);
por consiguiente, también lo es con respecto a S” U {t}. Asi pues,
trivialmente, dado que t estd en S” U {¢}, el conjunto SUT = S U
To U {t} es cerrado con respecto a S” U {t} = 5"

E#0.

S' = abs_def(abstract4(S,To), E,t)
= abstracta({s1,...,Si—1,8i41,---,5p},5%)
= abstractq(S",S*)

donde existe un i € {1,...,p} con msg({si,t}) = (w,{61,602}), y
S* = {w} URan(6;) U Ran(6s).

Primero, tenemos que Msut, <mu Msur,ufs} ¥ entonces, por hipé-
tesis de induccién, SUT, es S"-cerrado y, por consiguiente, SUT, es
S" U S*-cerrado también (ya que todo término cubierto por s; estd
cubierto por la generalizacién més especifica w de s; y t).

Ahora necesitamos probar que Mgmyss <mu Msmugs;yugey utili-
zando la definicién de orden multiconjunto. Distinguimos dos casos:

i. depth(w) = depth(s;).
Sean M y M’ las complejidades de S U S* y S U {s;} U {t},
respectivamente. Sean X y X' las complejidades de Ran(61) U
Ran(fs) y {t}, respectivamente. Sean X; y X, las complejidades
de Ran(61) y Ran(62), respectivamente.
Puesto que ¢ subsume a s;, entonces es immediato comprobar
que depth(s;) < depth(t). Ya que s; y w son comparables y s; =
61 (w), entonces depth(d) < depth(s;) para todo d € Ran(6:).
Por consiguiente, depth(d) < depth(t) para todo d € Ran(61) v,
de aqui, para todo n € X1, existe un n’ € X' tal que n < n'.
Dado que ¢ y w son términos comparables y t = 65(w), entonces
se cumple que para todo n € X, existe un n’ € X' tal que
n < n', con lo que finaliza la prueba.

ii. depth(w) < depth(s;).
Este caso puede probarse de manera similar, considerando que
X y X' denotan las complejidades de {w} U Ran(6;) U Ran(62)
y {si} U {t}, respectivamente.

Ya que hemos probado que Mgimys+ <mut Mgmuis;jue}s ¥ puesto
que Mgmygsyu{e} <mut Msur, por hipétesis de induccién, "' U S*
es cerrado con respecto a los términos de S’. De este tltimo resultado
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y del resultado afirmado en primer lugar de que SUTp es S"' U S*-
cerrado, aplicando el Lema 8.3.4, deducimos que SUT} es también S’-
cerrado. Finalmente, como ¢ es cerrado con relacién a {w}URan(6:)U
Ran(6s), por definicién de msg, el resultado se sigue usando de nuevo
el Lema 8.3.4.

4. Head(t) € P.
S" = abs_prim(abstract4(S,To), E, ).

Consideramos dos alternativas, segin exista un término s adecuado perte-
neciente al conjunto de los mejores ajustes BMT (E,t) ono. En la primera,
el calculo de abs_prim es equivalente a la aplicacién de abs_def y la prueba
es completamente andloga a la del caso 3. En la segunda, se decide la
eliminacién del simbolo primitivo en cabeza de ¢ y se parte el término ¢
en dos componentes t1 y t2, con lo cual

S" = (abstract4(S,To, {t1,t2}),

y la prueba prosigue de forma completamente andloga a la del caso 2.

O

Proposicion 8.3.6 El computo del operador de abstraccion de la definicion
8.2.6 termina.

Prueba. Se prueba que el computo de abstract<(S,T) termina por induccién
bien fundada sobre S U T. La estructura de la prueba es similar a la de la
Proposicién 8.3.5.

Si SUT = 0, entonces abstract(?,0) = 0 y el cémputo termina, con-
cluyéndose el resultado.

Consideremos ahora el caso inductivo SUT # ( y supongamos que T no
es vacio (de otro modo, la prueba resulta inmediata). Entonces, T' = To U {t},
con Top = {t1,...,tn—1}. Por hipétesis de induccién, se cumple la propiedad
para todo Sq y para todo T'g tal que Ms_ ur, <muw Msur. Basdndonos en la
definicién de abstract<, consideramos los siguientes casos:

l.te X.
S' = abstract4(S,To).

Ya que Msut, <mu Msur,ufsy = Msur entonces, por hipétesis de in-
duccién, el cémputo de S’ = abstract<(S,T') termina.

2. t=c(s1,---,8m), c€C,m>0.
S' = abstract4(S,ToU {s1,...,5m})

Ya que, MSUTOU{sl,...,sm} <maul MSUTOU{c(sl,...,Sm)} = Msur entonces,
por hipétesis de induccién, el cémputo de S’ termina.
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3. t=f(s1,---58m), f €D, m >0.
S' = abs_def(abstract4(S,Tp), E,1).

donde E = {s € abstract«(S,To) | Head(s) = Head(t) A s I t}

Supongamos que abstract<(S,To) devuelve S” = {s1,...,5p}, conp > 1
(ya que el caso en el que abstract<(S,Tp) = 0 es inmediato). Aqui dis-
tinguimos dos casos, que se corresponden con los dos modos de computar la
funcién abs_def en la definicién de abstract<, dados por abs_def(S", E,t) =

(a) abstract4(S,Tp) U {t} cuando E = 0.
Ya que Msur, <mw Msur entonces, por hipétesis de induccién, el
cémputo de abstract4(S,Tp) termina y lo mismo sucede con el de S’.

(b) abstracta({s1,---,8i—1,8i+1,---,5p},9), donde  existe un

(S {17'--ap} tal que msy({siat}) = <wa{91502}> y S = ({U)} U
Ran(61) URan(62)), cuando E # §.
Utilizando el mismo argumento que en el caso (b) de la Proposi-
cién 8.3.5 puede probrarse que Msrys <mu Msrugs;jugey- Ahora,
nuevamente usando la hipétesis de induccién, podemos asegurar que
el cémputo de S’ termina.

4. Head(t) € P.
S" = abs_prim(abstract<(S,To), E, t).

Ya que el resultado de abs_prim es equivalente a la aplicacién de abs_def
o a la eliminacién del sfmbolo méas externo de ¢ cuando se decide partir el
término ¢, entonces la prueba de este caso es completamente andloga a la
de los casos 2 y 3.

O

Los siguientes lemas son auxiliares para la prueba del Teorema 8.3.10. Co-
menzamos definiendo la propiedad de no subsumcion.

Definicion 8.3.7 (Propiedad de no Subsumcién)
Sea S el conjunto de términos obtenidos en un paso de cémputo del Algoritmo 1.
Se dice que S satisface la propiedad de no subsumcion si se cumple que:

Vi,k en{l,...,n}, con I <k . (Head(t;) = Head(tr) = t; Atx)

donde (t1,...,t,) es la secuencia de elementos construida al disponer los tér-
minos (de S) en el orden de su inclusion en el conjunto S.

Lema 8.3.8 Sea S un conjunto de términos que satisface la propiedad de no
subsumcidn, y sea T un conjunto arbitrario de términos. FEntonces, S' =
abstract<(S,T) satisface la propiedad de no subsumcion.
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Prueba. Se prueba que el cémputo de abstract<(S,T) satisface la propiedad de
no subsumcién por induccién bien fundada sobre S UT. La prueba es idéntica
a la de la Proposicién 8.3.6.

O

Lema 8.3.9 Sea Ty,...,T, la secuencia de conjuntos obtenida al ejecutar el
Algoritmo 1, donde T;y1 = abstracta(T;, Ri,y,), siendo R = Ugynamic(T;, R)
para un programae R. Entonces, para cada i = 0,...,n, T; satisface la propiedad

de no subsumcion.

Prueba. Por induccién sobre el niimero n de pasos en la computacion.

Si n = 0, entonces Ty = () y la prueba se sigue por vacuidad.

Consideremos el caso inductivo n > 0. Por hipétesis de induccién, la pro-
piedad se cumple para todo T} tal que j < n. Es inmediato que la propiedad
de no subsumcién se cumple para

T, = abstractq(Tp-1,S)

por aplicacién del Lema 8.3.8 ya que, por hipétesis de induccién, T, satisface
la propiedad de no subsumcién. |

El siguiente resultado establece la correccién y la terminacién del proceso
global de NPE utilizando el operador de desplegado de la Definicién 8.2.3 y el
operador de abstraccién de la Definicién 8.2.6.

Teorema 8.3.10 El Algoritmo 1 termina para la regla de desplegado Ugynamic
y el operador de abstraccion abstractq.

Prueba.
Los hechos siguientes son suficientes para la prueba del teoremas:

e El niimero de conjuntos de términos incomparables que pueden formarse
empleando un nimero finito de simbolos de funcién es finito.

e Por el teorema de Kruskal y la propiedad de no subsumcién establecida
anteriormente (Lema 8.3.9), los subconjuntos de términos comparables de
cualquier conjunto computado por el Algoritmo 1 son finitos.

e Por la Proposicién 8.3.1, los conjuntos R¢,;;,, ¢ > 1, son todos finitos y,
por consiguiente, el computo de cada conjunto de términos termina en un
tiempo finito.

e La funcién abstract« estd bien definida, en el sentido de que el cémputo
de una nueva configuracién siempre termina (Proposicién 8.3.6).

O
En el siguiente apartado se comentan una serie de resultados experimentales

obtenidos con un evaluador parcial que implementa las estrategias presentadas
en este trabajo.
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8.4 Resultados Experimentales.

Los refinamientos elaborados en los anteriores apartados se han incorporado al
prototipo de evaluador parcial dirigido por narrowing INDY* que se describe en
[4, 13].

Para comprobar la viabilidad practica de nuestra aproximacién, hemos eva-
luado la eficiencia y la calidad de la especializacidn conseguida al extender la
implementacién de INDY para incluir la regla de desplegado dindmica de la De-
finicién 8.2.3 y el operador de abstraccién de la Definicién 8.2.6. Los programas
de prueba utilizados en el andlisis han sido: applast, que anade un elemento
al final de una lista y devuelve el dltimo elemento de la lista resultante de esta
operacién; double_app, el programa del Ejemplo 45; double flip, que invierte
la estructura de un arbol dos veces, devolviendo de nuevo el arbol original co-
mo resultado; fibonacci, la conocida funcién de Fibonacci; heads&legs, que
computa el numero de cabezas y patas que corresponden a un ndmero dado
de pajaros y gatos; match-app, una versiéon extremamente ingenua de un al-
goritmo de bisqueda de patrones en cadenas, basado en el empleo de append;
match-kmp, un programa algo menos ingenuo de bisqueda de patrones en cade-
nas; maxlength, que devuelve como resultado el méximo y la longitud de una
lista; palindrome, un programa para comprobar si una lista dada es o no un
palindromo; y sorted bits, el programa del Ejemplo 43. Algunos de estos pro-
gramas son ejemplos tipicos de programas de prueba extraidos del dmbito de la
deduccién parcial (ver [124, 127]) y adaptados a una sintaxis 16gico-funcional,
mientras que otros provienen de la literatura asociada al drea de la transforma-
ci6n de programas funcionales, tal como la supercompilacién positiva [108], las
transformaciones de plegado/desplegado [48, 55] y la deforestacién [203]. En el
Apéndice B aparece el cédigo de los programas utilizados en los experimentos,
asi como las llamadas evaluadas parcialmente.

Para la especializacién de los programas de prueba se han considerado las
siguientes opciones:

e Estrategia de evaluacién: Todas las pruebas se han realizado empleando la
estrategia de narrowing perezoso (sin normalizacién)®.

e Regla de desplegado: Hemos comprobado tres alternativas para el control
local:

1. emb_goal: Expande las derivaciones mientras los nuevos objetivos no
subsumen un objetivo® comparable que haya aparecido previamente
en la misma rama del 4rbol de desplegado;

2. emb_redex: La regla de desplegado concreta definida en el Aparta-
do 8.2.1 que implementa el test dependency_clash comprobando la

4En el Apéndice A puede encontrarse mas informacién sobre el sistema INDY.

5No se ha usado narrowing perezoso uniforme por simplicidad, al no ser uniformes los
programas de partida.

6La palabra “objetivo” hace referencia al término completo y no a un redex del mismo.
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Tabla 8.1: Influencia de las nuevas estrategias de control en la mejora de la
eficiencia de los programas especializados.

Original emb_goal emb_redex comp_redex
Benchmarks | Rw  RT Rw Speedup | Rw Speedup | Rw  Speedup
applast 10 90 13 1.32 28 2.20 13 1.10
double_app 8 106 39 1.63 61 1.28 15 3.12
double_flip 8 62 26 1.51 17 1.55 17 1.55
fibonacci 5 119 11 1.19 7 1.08 7 1.08
heads&legs 8 176 24 4.63 22 2.41 21 2.48
match-app 8 201 12 1.25 20 2.75 23 2.79
match-kmp 12 120 14 3.43 14 3.64 13 3.43
maxlength 14 94 51 1.17 20 1.27 18 1.25
palindrome 10 119 19 1.25 10 1.35 10 1.35
sorted_bits 8 110 16 1.15 31 2.89 10 2.68
Promedio 9.1 119.7 | 22,5 1.85 23 2.04 14.7 2.08
Tinpy medio 1881 7441 5788

subsumcién homeomdrfica entre ancestros comparables de los rede-
xes seleccionados para asegurar la finitud del proceso de desplegado
(se debe notar que esta opcién difiere de la opcidén emb_goal en que
emb_redex implementa una planificacién dindmica, frente a la regla
de seleccion estatica implementada por emb_goal, y que el test de
subsumcién homeomorfica se realiza sobre simples redexes en vez de
sobre objetivos completos);

3. comp_redex: La regla de desplegado concreta definida en la Sec-
cién 8.2.1, pero empleando la forma mas simple del test de
dependency_clash en la que la existencia de ancestros comparables
de los redexes seleccionados detiene el proceso de desplegado.

e Operador de abstraccién: El proceso de abstraccion se realiza siempre uti-
lizando el operador abstraccién concreto de la Definicién 8.2.6.

La Tabla 8.1 resume los resultados de los experimentos. Las dos primeras
columnas miden el nimero de reglas de reescritura (Rw) y el tiempo absoluto
de ejecucién (RT) para los programas originales. Las otras columnas muestran
el nimero de reglas de reescritura y la mejora en la eficiencia” (speedup) pro-
medio alcanzada para los programas especializados, obtenidos empleando res-
pectivamente las tres reglas de desplegado consideradas: emb_goal, emb_redex
y comp_redex. La ultima fila de la tabla Tiypy muestra el tiempo de especiali-
zacién® promedio para cada una de las reglas de desplegado consideradas. Los
tiempos de ejecucién se midieron en una estacién de trabajo HP 712/60, bajo

"La razén entre el tiempo de ejecucién del programa original y el del especializado para el
objetivo considerado; ver la definicién 3.1.3.
8Tiempo empleado, por el evaluador parcial, para obtener los programas especializados.
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el sistema operativo HP Unix v10.01. Los tiempos estdn expresados en milise-
gundos y son el resultado de calcular la media para 10 ejecuciones. Las medidas
de la eficiencia se computaron ejecutando los programas original y especializa-
do con el lenguaje légico—funcional perezoso TOY [49] (que es de disposicién
ptblica). Los objetivos que se emplearon en las respectivas ejecuciones de los
programas y se recogen en el Apéndice B se seleccionaron para que los tiempos
de ejecucion fuesen razonablemente grandes.

Los datos de la Tabla 8.1 demuestran que los refinamientos introducidos en
los diferentes niveles de control del algoritmo de NPE y que se han incorpora-
do al sistema INDY proporcionan un aumento satisfactorio de la eficiencia en
todas las pruebas realizadas (lo cual es muy esperanzador, sobre todo teniendo
en cuenta el hecho de que no se han proporcionado datos de entrada parciales
en estos ejemplos, excepto para match-app, match-kmp y sorted_bits). Este
resultado es cierto incluso en los ejemplos més complicados, como es el caso de
maxlength, un programa de prueba tipico que sirve para medir si un evaluador
parcial puede producir la transformacién de tupling, si bien es necesario tratar
el operador < como un predicado built-in cuya posible seleccién se retrasa hasta
que sus argumentos estan suficientemente instanciados (al igual que se hace, por
ejemplo, en el sistema ECCE para la deduccién parcial conjuntiva [109]). Tam-
bién deseamos poner de relieve que, con las mejoras introducidas, el método
NPE consigue pasar el test KMP sin necesidad de hacer uso de estrategias un
tanto ad hoc como la regla de desplegado ostrans?®; basta con usar emb_redex o
comp_redex con normalizacién. Aunque en el ejemplo de prueba anterior el uso
de normalizacién es determinante, los experimentos realizados no son conclu-
yentes a este respecto, habiendo casos en los que introducir normalizacién puede
ser perjudicial ya que conduce a un desplegado excesivo del drbol de narrowing
local (e.g. el programa double_app con objetivo conjuntivo). Para otros ejem-
plos el uso de normalizacién es indiferente a la hora de alcanzar una buena
especializacién (e.g., el programa double_app con objetivo funcional, cuando se
emplean las nuevas estrategias de desplegado emb redex o comp_redex). Por
otra parte, las extensiones realizadas son conservativas, en el sentido de que no
hay una penalizaciéon con respecto a la especializaciéon alcanzada por el siste-
ma original sobre objetivos no conjuntivos escritos en un estilo funcional puro
(si bien, algunos tiempos de especializacién son ligeramente superiores debido
al procesamiento mas complejo que se realiza). Es interesante observar que, a
juzgar por los datos de la Tabla 8.1 sobre la eficiencia, puede parecer que no
hay una diferencia significativa entre las estrategias emb_redex y comp_redex.
Sin embargo, cuando consideramos los tiempos de especializacién (Tiypy) y €l
tamaifio de los programas especializados (Rw), encontramos que comp_redex tie-
ne mejor comportamiento en general. Asi, aunque la eficiencia alcanzada por
estas estrategias es similar, emb_redex es inherentemente mas compleja y, muy
a menudo, expande los arboles de narrowing mas alla de su punto “éptimo”.

Hemos comparado nuestros resultados con los de los evaluadores parciales
on-line mas sofisticados, tales como el sistema de deduccién parcial conjuntiva

9Para una descripcién de esta regla de desplegado un tanto ad hoc ver el Apéndice A.
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EccE [109, 127, 131], que es la referencia més reciente y apropiada (lamentable-
mente, no existe una implementacién a disposicién publica del supercompilador
positivo). Nuestros resultados muestran que el método NPE puede conducir
a mejoras de rendimiento significativas, con relacién al sistema ECCE para al-
gunos programas, particularmente aquéllos que se utilizan para comprobar la
capacidad de eliminacién de estructuras intermedias, i.e., para ver si se consigue
el efecto de la deforestacidn (e.g., double app y double flip). Esto confirma
que el método NPE esta mejor dotado que el sitema ECCE para realizar la de-
forestacion y eliminar los recorridos multiples de una misma estructura. Esto
es debido a que esta clase de mejoras se beneficidn notablemente tanto de la
componente légica como de la funcional de nuestro sistema. El sistema INDY
también produce aumentos de eficiencia razonables para los otros programas de
prueba, que estan préximos a los que alcanza ECCE y algunas veces son mejores
(e.g. para el double_app, double flip y kmp, ver [109]).

8.5 Conclusiones.

En los lenguajes 16gico—funcionales, las expresiones pueden escribirse explotando
la capacidad de anidamiento propia de la sintaxis funcional (e.g.,
app(app(z,y),z) & r) pero, en muchos casos, puede ser apropiado (o nece-
sario) descomponer las expresiones anidadas y escribirlas en la sintaxis de la
programacién légica (e.g., app(z,y) =~ w A app(w,z) =~ r). Esto es cierto
particularmente en el caso en el que hay que realizar comprobaciones sobre
los valores de estructuras intermedias, como por ejemplo, cuando es necesario
realizar el test sorted_bits(w) sobre una lista intermedia w. El sistema original
INDY, desprovisto de las mejoras introducidas en este capitulo, se comporta bien
al especializar objetivos escritos en una sintaxis funcional “pura” [13]. Sin em-
bargo, no es capaz de producir una buena especializacién sobre los programas
de prueba de la Tabla 8.1 cuando los objetivos se expresan como conjuncio-
nes de subobjetivos (y cominmente se produce una pérdida de eficiencia). Por
consiguiente, con el método NPE cldsico no pueden obtenerse algunas de la
transformaciones estandar pero dificiles de alcanzar, tales como el tupling [51].
Contrariamente a lo que sucede en el marco de la deduccién parcial clasica, en la
que solamente se puede realizar el plegado sobre dtomos individuales, el algorit-
mo de NPE puede realizar el plegado de expresiones complejas (que contienen
un ndmero arbitrario de llamadas a funcién y simbolos primitivos). Sin em-
bargo, esto no es suficiente para alcanzar los efectos del tupling en la practica,
ya que las expresiones complejas se generalizan mas alld de lo conveniente y
se pierde toda la especializacién conseguida, reproduciéndose en la mayoria de
los casos el programa original (no especializado). Los resultados presentados
en este capitulo demuestran que es posible complementar el algoritmo de NPE
genérico con opciones de control apropiadas que posibilitan la especializacién
de expresiones complejas que contienen simbolos de funcién primitivos, propor-
cionando un marco mas potente de especializacién poligenética sin el empleo de
técnicas ad hoc. También se ha demostrado que la introduccién de estas mejoras
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no afecta a la terminacién del método.

Hasta donde alcanza nuestro conocimiento, este es el primer marco practico
para la especializacién de lenguajes l6gico—funcionales modernos (con seméntica
perezosa), tales como Babel[157], Curry'®[96] y T OY[49], que emplea planifica-
cién dindmica y técnicas de particion. Considerando el grado de especializacién
alcanzado y el bajo coste de implementacién, los resultados obtenidos en los
experimentos son muy satisfactorios y esperanzadores (e.g. el mecanismo de
abstraccién utilizado por INDY es mds simple que el de ECCE, dando buenos
resultados atin a pesar de estar en un marco mas complejo, como es el de la
evaluacién parcial de programas légico—funcionales con seméntica no estricta).
Estos resultados indican que todavia queda mucho margen para el progreso,
pudiéndose conseguir mejoras que propicien un mayor aumento del rendimiento
dentro de nuestro marco, tales como la introduccién de operadores de abstrac-
ciéon méas poderosos, basados en métodos de andlisis estatico, que nos permiten
determinar el modo 6ptimo en el que deben partirse las expresiones (intentando
no danar la comunicacién entre las estructuras de datos que comparten varia-
bles) y considerando el problema de dar un tratamiento particularizado a cada
uno de los simbolos primitivos que intervienen en el lenguaje. También, es po-
sible introducir un control global mas refinado, mediante el empleo de arboles
globales [145], que propiciaria un incremento de la eficiencia del programa es-
pecializado (si bien al precio de un aumento en el tiempo de especializacién).

Resumiendo, algunas de las conclusiones y contribuciones originales presen-
tadas en este capitulo son las siguientes:

1. Se ha introducido una regla de desplegado dindmica y un operador de
abstraccién novedoso dotado de técnicas de particiéon simples. Ambos
operadores pueden considerarse, en cierto sentido, independientes de la
estrategia de narrowing'! y aumentan considerablemente la capacidad de
especializacién del método NPE.

2. Las nuevas opciones introducidas mejoran el algoritmo de NPE, permi-
tiendo la manipulacién de expresiones que contienen simbolos de funcién
primitivos sin artificios ad hoc, y no afectan a la terminacién del proceso
de especializacion.

3. Las nuevas estrategias de control se han incorporado al sistema INDY[4] y
se ha utilizado éste para la especializacién de algunos programas de prue-
ba representativos, obteniéndose versiones especializadas mds precisas y
eficientes que con la implementacién previa. También se ha comprobado la
calidad de las mejoras introducidas mediante la especializacién de algunos
ejemplos que la NPE clésica no trataba convenientemente.

4. Nuestro método es aplicable a algunos lenguajes 16gico—funcionales mo-
dernos mas populares, habiéndose obtenido un algoritmo de evaluacién

10En [5] se aborda la extensién del marco de la NPE para incluir el principio de residuacién
utilizado en la semdantica operacional del lenguaje Curry.

11No se debe olvidar que la regla de desplegado dindmica requiere de estrategias fuertemente
completas.
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parcial que engloba tanto la especializacién de los programas légicos con-
vencionales como de los programas funcionales (de seméntica no estricta).
De hecho, desde el punto de vista practico, este trabajo puede verse como
un intento de construir las bases para el desarrollo de un evaluador par-
cial para los lenguajes integrados que sea competitivo en eficiencia con los
especializadores funcionales y l6gicos tradicionales.
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Capitulo 9

Conclusiones.

9.1 Conclusiones.

El objetivo principal de esta tesis ha sido investigar las técnicas de especializa-
cién de programas légico-funcionales perezosos dentro del marco establecido en
[14]. En ella se han introducido:

o Mejoras en el mecanismo de base.

Se ha definido un procedimiento de evaluacién parcial basado en el na-
rrowing perezoso que es aplicable a los lenguajes 16gico—funcionales con
semdantica no estricta mas populares (como Babel [157], TOY [49] o Curry
[96]) y para el que se ha demostrado su correccién y completitud. Se ha
identificado la clase de los programas uniformes [120, 121] como aquélla
sobre la cual es posible refinar la estrategia de narrowing perezoso, sin
pérdida de completitud. La nueva estrategia se ha denominado narrowing
perezoso uniforme y se ha demostrado que es computacionalmente equi-
valente a la estrategia de narrowing necesario sobre la mencionada clase
de programas. Més aun, el narrowing perezoso uniforme posee las mismas
buenas propiedades que el narrowing necesario cuando se emplea como
mecanismo de base con el que parametrizar el algoritmo génerico de NPE.
Esto permite obtener un evaluador parcial que se ha probado que es fuer-
temente correcto y para el que se consiguen mejores prestaciones que con
la estrategia de narrowing perezoso original.

e Técnicas avanzadas de especializacién.

Se ha mejorado tanto el procedimiento de control local como el de control
global del algoritmo genérico de NPE introduciendo, respectivamente: i)
una nueva regla de desplegado dindmica y ii) un operador de abstraccién
que emplea técnicas de particién. Estas innovaciones han permitido la
especializacién de programas con respecto a expresiones complejas y al-
canzar una especializacién poligenética sin el empleo de artificios ad hoc,
todo ello sin afectar a la terminacién del proceso de evaluacién parcial.
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También se ha estudiado la efectividad de las técnicas desarrolladas para
el caso concreto de (fragmentos de) lenguajes l6gico-funcionales modernos,
como Curry o TO). Las nuevas estrategias de control se han incorporado
al sistema INDY [4], obteniendose mejoras en las versiones especializadas
de la mayoria de los programas de prueba considerados, que resultan ser
més precisas y eficientes que las obtenidas en la implementacién previa.

El método de evaluacién parcial obtenido es aplicable a los lenguajes logico—
funcionales modernos (especificamente, aquéllos con semdntica operacional no
estricta) y engloba tanto la especializacién de los programas lGgicos convencio-
nales como de los programas funcionales (de semdntica no estricta). De hecho,
desde el punto de vista préactico, este trabajo puede verse como un punto de par-
tida para el desarrollo de un evaluador parcial para los lenguajes integrados que
sea competitivo en eficiencia con los especializadores funcionales y l6gicos tradi-
cionales. También desde el punto de vista préctico, la motivacién ultima de esta
tesis ha sido dotar a los lenguajes integrados con una herramienta automatica
para el desarrollo de programas eficientes y seguros, que les permita competir
con el resto de los lenguajes de programacion y haga realidad las promesas que
encierra la programacion declarativa.

9.2 Trabajo Futuro.

Finalizamos esta tesis resumiendo algunas lineas de trabajo abiertas y que no se
han podido completar antes de la conclusién de esta memoria por limitaciones
temporales.

e Estudiar la viabilidad préactica de extender los beneficios del narrowing
perezoso uniforme a clases de programas mas amplias.

Los sistemas de reescritura forward branching son una subclase de los siste-
mas de reescritura ortogonales y fuertemente secuenciales [192]. En [180],
Salinier y Strandh han presentado un algoritmo de transformacién que
convierte cualquier sistema de reescritura forward branching en uno orto-
gonal basado en constructores y fuertemente secuencial, i.e., un sistema de
reescritura inductivamente secuencial [97]. El algoritmo de transformacién
de Salinier y Strandh es correcto y completo, probandose la equivalencia
semantica entre el sistema de reescritura original y el transformado. Estos
resultados permiten la utilizacién inmediata del narrowing perezoso uni-
forme con aquéllos programas que pudiesen identificarse con los sistemas
de reescritura forward branching [153].

e Introducir nuevas mejoras en el marco genérico de NPE mediante el uso
de técnicas de andlisis basadas en interpretacién abstracta [54].

El Algoritmo 1 debe considerarse como el esquema de un evaluador parcial
dirigido por narrowing. En la segunda parte de esta tesis, simplemente se
ha iniciado el camino para mejorar los mecanismos de control pero, como
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se ha argumentado, todavia hay mucho margen para incrementar esas me-
joras. Por ejemplo, el operador de abstraccion puede refinarse mediante
el empleo de métodos de andlisis estdtico, que nos permitan determinar
el modo 6ptimo en el que deben partirse las expresiones (intentando no
danar la comunicacién entre las estructuras de datos que comparten va-
riables) y considerando el problema de dar un tratamiento particularizado
a cada uno de los simbolos primitivos que intervienen en el lenguaje. Por
otra parte, los programas especializados pueden optimizarse eliminando
las reglas y los argumentos redundantes que pueden aparecer durante el
proceso de evaluacién parcial. Por lo tanto, es preciso desarrollar técnicas
de andlisis que detecten la aparicién de dichas reglas y argumentos redun-
dantes. Una posibilidad consistiria en intentar adaptar técnicas estandar
como las presentadas en Benkerimi y Hill [34], Benkerimi y Lloyd [36] y
Gallagher et al. [75, 76]. Como se ha visto, dado que en el marco de la
NPE se permiten términos especializados que contienen simbolos de fun-
cién anidados, las lhs’s de las reglas del programa residual también pueden
contener simbolos de funcién anidados, lo cual hace que se incumplan las
restricciones sintacticas necesarias para la completitud de algunas de las
estrategias de narrowing (en particular la estrategia de narrowing perezo-
s0). Para evitar este inconveniente, en el Apartado 4.2 se ha introducido
una fase de renombramiento del programa residual que restaura la disci-
plina de constructores del programa original. Sin embargo, el postproceso
de renombramiento adolece de una falta de determinismo que es necesario
remediar. La busqueda de nuevas heuristicas, que mejoren la introducida
en el Apartado 4.2.1, todavia es un problema de investigacién abierto.

e Evaluacién parcial con restricciones de desigualdad.

La propagacién de informacién negativa puede mejorar la especializacién
de los programas al restringir la clase de valores que pueden tomar las
variables. Por ejemplo, la propagacién de informacién negativa permite
remediar un problema observado en la especializacién de los programas
de bisqueda de patrones que suelen dar lugar a programas especializados
que realizan ciertas comprobaciones innecesarias cuando se especializan
utilizando una técnica de propagacién basada simplemente en unificacion.
Entre las técnicas de evaluacidn parcial que permiten la propagacién de
ambos tipos de informacién y consiguen este tipo de optimizaciones se
encuentra el supercompilador de Turchin [197, 199]. El supercompilador
pasa la informacién mediante “entornos”!, de forma que no solamente
propaga la informacién positiva, por el efecto de aplicar unificadores, sino
que también propaga informacién negativa que restringe los valores que
pueden tomar las variables [198, 189]. Una de las carencias del método
NPE [12, 8] es la posibilidad de propagar informacién negativa. Creemos

1Si bien en la literatura relacionada con la evaluacién parcial un entorno es una aplicacién
de las variables a los valores, y puede considerarse como una substitucién, aqui se entiende
por entorno una estructura que contiene un conjunto de restricciones sobre las variables del
programa.
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que esto puede conseguirse empleando algin tipo de narrowing con (res-
tricciones de) desigualdad. Por lo tanto, una de nuestras prioridades en el
futuro serd estudiar el comportamiento de la extensién del método NPE
(correccidn, eficiencia, grado de especializacién del programa resultante,
etc.) cuando se emplean lenguajes que puedan incluir desigualdades en el
cuerpo de las reglas asi como en los objetivos [27, 37, 69, 70, 172].
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Apéndice A

El sistema INDY.

El sistema INDY (Integrated Narrowing-Driven specialization sYstem [4, 13]) es
un evaluador parcial para lenguajes 16gico—funcionales que incorpora las técnicas
desarrollas en [3, 8, 14] y [17]. Una de sus caracteristicas distintivas es el empleo
del mecanismo de propagacién de la informacién basado en unificacién propio
del narrowing. El sistema INDY estd implementado en SICStus Prolog v3.6 y
estd puesto a disposicién publica a través de internet [4]. La implementacion,
en su estado actual, consta de alrededor de 800 cldusulas (unas 4000 lineas de
cbdigo). El evaluador parcial se compone de 95 cldusulas y el metaintérprete
de 415 cldusulas (incluyendo el cédigo necesario para manejar la ground repre-
sentation). En la implementacién del analizador sintdctico y otras utilidades
se han empleado 90 cldusulas y en el postproceso de renombramiento 45. La
implementacién sélo considera programas incondicionales. Los programas con-
dicionales se tratan, tal y como se hace en esta memoria, mediante el empleo
de las funciones predefinidas and, if _then else, y también case_of, que se re-
ducen empleando reglas de definicién estdndar bien establecidas en la literatura
(ver por ejemplo, [157]). El interfaz del evaluador parcial permite al usuario
seleccionar una estrategia de evaluacién perezosa (call-by-name) o impaciente
(call-by-value), asi como la posibilidad de normalizar los objetivos entre los pasos
de narrowing (usando un subconjunto terminante de las reglas del programa).
El usuario también puede elegir otras opciones, que se comentan més adelante.
El sistema realiza automdticamente un postproceso de renombramiento que es
atil para alcanzar la condicién de independencia y asegura que los programas
especializados son CB.

En este apéndice estamos interesados, principalmente, en describir la varie-
dad de opciones que el usuario puede seleccionar y que determinan el compor-
tamiento del sistema. También estamos interesados en poner de relieve el grado
en el que han influido las aportaciones de esta tesis en la implementacion de
esas facilidades. Para més informacién sobre el uso del sistema, ver [4].
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Estrategias de Narrowing.

El algoritmo de NPE utiliza el narrowing para construir los arboles de bisqueda
locales. La estrategia de narrowing concreta puede seleccionarse utilizando el
comando nwing. En la actualidad, estan disponibles las siguientes opciones:

e innermost: Implementa la estrategia de narrowing impaciente (inner-
most) de [72], que se caracteriza porque un paso de narrowing se da sobre
el redex innermost mas a la izquierda del término considerado. Se requie-
re el empleo de programas CB y completamente definidos para preservar
la completitud de esta estrategia.

e lazy: Implementa la estrategia de narrowing perezoso definida en el Apar-
tado 2.9.3.

e ulazy: Implementa la estrategia de narrowing perezoso uniforme defini-
da en el Apartado 6.3. Esta opcién no estd activa en la versién 1.8 del
sistema INDY descrita en [4], que es la versién que se encuentra a dispo-
sicién publica a través de internet, y se ha incorporado para realizar los
experimentos del Apartado 7.3.

e needed: Implementa la estrategia de narrowing necesario definida en el
Apartado 2.9.4.

Tanto las estrategias de narrowing impaciente como las perezosas pueden combi-
narse con el empleo de pasos de normalizacién'. Esta opcién puede seleccionarse
utilizando el comando normal.

Control Local.

La regla de desplegado determina cémo se construyen los drboles de narrowing
local y cudndo se detiene su construccion. La regla de desplegado puede selec-
cionarse utilizando el comando unfold. En la actualidad, estan disponibles las
siguientes opciones:

e emb_goal: Expande las derivaciones mientras los nuevos objetivos no sub-
suman un objetivo comparable que haya aparecido previamente en la mis-
ma rama del arbol de desplegado;

e emb _redex: La regla de desplegado concreta definida en la Seccién 8.2.1
que implementa el test dependency_clash comprobando la subsumcién ho-
meomorfica entre ancestros comparables de los redexes seleccionados para,
asegurar la finitud del proceso de desplegado (se debe notar que esta op-
cién difiere de la opcién emb_goal en que emb_redex implementa una pla-
nificacién dindmica, frente a la regla de seleccién estatica implementada

INé6tese que en el caso de las estrategias de marrowing perezosas no se requiere que los
programas sean terminantes. Por lo tanto, si se quiere garantizar la finitud del proceso de
evaluacion parcial cuando se emplea la normalizacién, es preciso seleccionar un subconjunto
terminante de las reglas del programa.

238



por emb_goal, y que el test de subsumcién homeomdrfica se realiza sobre
simples redexes en vez de sobre objetivos completos);

e comp_redex: La regla de desplegado concreta definida en la Seccién 8.2.1,
empleando la forma més simple del test de dependency_clash en la que la
existencia de ancestros comparables de los redexes seleccionados detiene
el proceso de desplegado.

e depthk?: Una estrategia que despliega los drboles de narrowing local hasta
alcanzar un nivel de profundidad k, i.e., las derivaciones que constituyen
las ramas de los arboles de narrowing local tienen una longitud menor o
igual que k.

En versiones anteriores del sistema INDY también era posible seleccionar una
regla de desplegado de naturaleza un tanto ad hoc que se describe a continuacién:

e ostrans: Una regla de desplegado que simplemente construye los arboles
de narrowing local desplegandolos un sélo nivel pero que permite pasos
de desplegado adicionales para las expresiones cuyo simbolo en cabeza es
un simbolo de funcién primitivo (e.g. and, eq, o if then else). Esta
estrategia no garantiza la terminacién.

Esta regla estd inspirada en las reducciones transitorias (transient reductions) de
[188]. La regla ostrans se menciona en varios puntos de la presente memoria de
tesis y posibilita pasar el test de KMP cuando se emplean reglas de desplegado
que no hacen uso de las dependencias funcionales de los redexes.

Control Global.

El sistema INDY implementa el operador de abstraccién definido en el aparta-
do 8.2.2, con y sin la posibilidad de partir las expresiones complejas que con-
tienen simbolos de funcién primitivos. Cuando se selecciona la opcién de partir
las expresiones complejas, el operador de abstraccidn analiza dichas expresiones
juzgando si es conveniente partirlas para evitar generalizaciones innecesarias.

La estrategia de particiéon no es una opcién fijada por defecto y, si se desea,
es necesario activarla mediante el comando split.

2Esta opcién no puede seleccionarse si previamente se ha elegido la estrategia de narrowing
necesario.
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Apéndice B

Programas de Prueba y
Llamadas Especializadas

En este apéndice se incluye el cédigo de los programas utilizados en los expe-
rimentos presentados a lo largo de este trabajo, asi como como las llamadas
evaluadas parcialmente. Para una especificacién formal de la sintaxis de los
programas, ver [4].

Programas de Prueba y Llamadas Especializadas en los Ex-
perimentos del Apartado 7.3.

1. Programa ackermann:

ackermann(N) — ack(s(s(0)), N)
ack(0,N) — s(IV

ack(s(N),M) —
ack0(s(M),0) —
ack0(s(M), s(

ack0(s(N), M)
ack(M, s(0))
N)) — ack(M,ack(s(M),N))

Llamada especializada: ackermann(N)

2. Programa allomnes:

f(L) — allones(length(L))
allones(0) — Y

append([X|R],Y) — []
allones(s(N)) — [1,allones(N)]
length([]) = 0

length([H|T]) — (s(0) + length(T))
0+X — X

s(X)+Y — s(X+Y)

Llamada especializada: f(L)
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3. Programa applast:

applast(L, X) — last(append(L,[X]))
last([X|Y]) — lastO(X,Y)
last([X|Y]) — last(Y)

lastO(X,[]) — X

append([,Y) = Y

append([X|R],Y) — [X|append(R,Y)]

Llamada especializada: applast(L,X)

4. Programa exam:

,Y) = f0(0,Y)
(X),Y) = s(f(X,Y))
_)

0,0) — s(£(0,0))
)( g(0)

X)) =0

w O

b
I
f0
9(
h(

OA

S

Llamada especializada: h(f(X, g(Y)))

5. Programa fibonacci:

fib(0) — s(0)

fib(s(X)) — fib0(X)

fib0(0) — s(0)

fib0(s(N)) — (fib(s(N)) + fib(N))
0+X = X

s(X)+Y — s(X+Y)

Llamada especializada: fib(IN)
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6. Programa match-kmp:

match(P,S) — loop(P, S, P, S)

loop([],SS,0P,0S) — true
loop([P|PP],S,0P,0S) — loopO([P|PP],S,OP,0S8)
loopO([P|PP],[],0P,0S) — false
loopO([P|PP],[S|SS],OP,0S) — if P = S then loop(PP,SS,0P,0S5)
else next(OP,0OS)

next(OP,[]) — false

next(OP,[S|SS]) — loop(OP,SS,0P,SS)

if true then Aelse B — A

if false then Aelse B — B

axa — true

bxb — true

ax~b — false

bx=a — false

Llamada especializada: match([a,a,b], S)

7. Programa matmult:

matmult([X|Xs],Y) — [rowmult(X,Y)|matmult(Xs,Y)]
matmult([],Y) — []

rowmult(X, [Y|Ys]) — [dotmult(X,Y)|rowmult(X,Y s)]
rowmult(X,[]) — []

dotmult([X| X ], [Y|Ys]) — (mult(X,Y) + dotmult(Xs,Ys))
dotmult([],[]) —

0+X — X

s(X)+Y — s(X+Y)

O0xX —= 0

s(X)xY = (X xY)+Y

Llamada especializada: matmult([X,Y, Z], W)

8. Programa palindrome:

palindrome(L) — reverse(L) =~; L
reverse(L) — rev(L,[])

rev([],L) — L

rev([X|L],Y) — rev(L,[X|Y])

[]=i ][] — true

[X|RX] ~ [Y|RY] - X ~.Y A RX ~ RY
axea — true

bx.b — true

cRec — true

true N X = X

Llamada especializada: palindrome([s(0)|L])
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9. Programa sumleq:

— s(s(sum(X,Y)))

eq0(s(N), M)
false
s(M)) — leq(N, M)

Ll

Llamada especializada: leq(X, sum(X,Y))

10. Programa sumprod:

sumprod(L) — sum(sumlist(L),prodlist(L))
sumlist([]) — 0

sumlist([H|T]) — sum(H, sumlist(T))
prodlist([H|T]) — prod(H,prodlist(T))
sum(0,Y) —» Y

sum(s(X),Y) — s(sum(X,Y))

prod(0,Y) — 0

prod(s(X),Y) — sum(prod(X,Y),Y)

Llamada especializada: sumprod(L)

Programas de Prueba y Llamadas Especializadas en los Ex-
perimentos del Apartado 8.4.

1. Programa applast:

applast(L, T, X) — append(L,[X]) = T A last(T) ~e X
last([X]) — X

last([X|Y]) — last(Y)

append([],Y) — Y

append([X|R],Y) — [X|append(R,Y)]

[1=:i[] — true

[X|RX] ~ [Y|RY] - X ~.Y A RX ~ RY

a~.a — true

bmeb — true

true AN X — X

Llamada especializada: append(L,[X]) =; T A last(T) = X
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2. Programa double_app:

dapp(X,Y,W,Z,R) — append(X,Y) ~; W A append(W,Z) ~; R
append([1,Y) = Y

append([X|R],Y) — [X|append(R,Y)]

[]=i ][] — true

[X|RX] ~ [Y|RY] = X ~.Y A RX ~ RY

a~c.a — true

bx.b — true

true AN X = X

Llamada especializada: append(X,Y) ~; W A append(W,Z) ~; R

3. Programa double_flip:

doubleflip(T,U,R) — flip(T) =: U A flip(U) ~: R

flip(leaf(N)) — leaf(N)

flip(tree(L, N, R)) — tree(flip(R), N, flip(L))

leaf(N) = leaf(M) > N ~e M

tree(A,leaf(B),C) =t tree(D,leaf(E),F)) > A~: D AN Bxe EN C = F
a e a—true

b~ b— true

true N X =+ X

Llamada especializada: flip(T) =: U A flip(U) =¢ R
4. Programa fibonacci:

fib(0)
fib(s(0
fib(s(s
0+Y
s(X) +

— s(0)
)) — s(0)
(N))) — fib(s(N)) + fib(N)
- Y
Y - s(X+Y)

Llamada especializada: fib(IV)
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5. Programa heads&legs:

headslegs(M,C,H,L) — M +C =~ H A double(M) + double(double(C)) ~ L
0+X = X

s(X)+Y — s(X+Y)

double(0) — 0

double(s(X)) — s(s(double(X)))

0~0 — true

s(X)=s(Y) - X=Y

true AN X — X

Llamada especializada: M + C =~ H A double(M) + double(double(C)) ~ L

6. Programa match-app:

match(P,S) — append(A,B) ~; S A append(C,P) ~; A
append([],Y) — Y

append([X|R],Y) — [X|append(R,Y)]

[1=i[] — true

[X|RX] ~ [Y|RY] = X =Y A RX ~; RY

axea — true

bre b — true

true AN X — X

Llamada especializada: append(A,B) ~; S A append(C,[a,a,b]) =~ A

7. Programa match-kmp:

match(P,S) — loop(P, S, P,S)
loop([],SS,0P,0S) — true
loop([P|PP),[],0P,0S) — false
loop([P|PP],[S|SS],OP,0S) — if P = S then loop(PP,SS,0P,0S)
else next(OP,0S)

next(OP,[]) — false

next(OP,[S|SS]) — loop(OP,SS,0P,SS)
if true then Aelse B — A

if false then Aelse B — B

axa — true

bxb — true

ax~b — false

bxa — false

Llamada especializada: match([a,a,b], S)
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8. Programa maxlength:

mazxlen(X,M,L) — max(X,0) ~ M A length(X)~ L
length([]) — 0

length([X|R]) — s(length(R))

maz([],M) - M

maz([X|R], N) — if X < N then maz(R,N) else maz(R,X)
if true then Aelse B — A

if false then A else B — B

0<0 — true

0< s(M) — true

s(N)<0 — false

s(N)Y<s(M) = N<M

0~0 — true

s(X)=s(Y) - X=Y

true AN X —- X

Llamada especializada: maz(X,0) & M A length(X) ~ L
9. Programa palindrome:

palindrome(L) — reverse(L) ~; L
reverse(L) — rev(L,[])

rev([],L) — L

rev([X|L],Y) — rev(L,[X|Y])

[]=i][] = true

[X|RX] ~ [Y|RY] » X ~.Y A RX ~; RY
axea — true

bmeb — true

cRec — true

true N X — X

Llamada especializada: palindrome(L)

10. Programa sorted bits:

sortedbits([]) — true

sortedbits([X]) — true

sortedbits([A, B|C]) — sortedbits([B|C]) N A<B
0<0 — true

0<1 — true

1<1 — true

1<0 — false

true N X — X

Llamada especializada: sortedbits([1|L])
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