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Resumen

Los lenguajes de programacion légica ofrecen un excelente marco para la apli-
cacion de técnicas de paralelizacion automatica. Por otra parte, existen resultados
tedricos que pueden asegurar cuando los programas paralelizados son correctos,
es decir, obtienen los mismos resultados que los correspondientes secuenciales, y
cuando la ejecucion de los primeros no tarda mas tiempo que la de los segundos.
Sin embargo, dichos resultados suponen un entorno ideal de ejecucion paralela y
no tienen en cuenta que en la practica existen una serie de costes asociados con
la ejecucién paralela de tareas, como, por ejemplo, creacion y gestion de tareas,
posible migracién de tareas a procesadores remotos, costes de comunicacion, etc.
Dichos costes pueden dar lugar a que la ejecucién de los programas paralelos sea
mas lenta que la de los secuenciales, o, al menos, limitar la ganancia debida al
paralelismo introducido. En esta tesis hemos desarrollado completamente (e inte-
grado en un sistema avanzado de manipulacion de programas que realiza andlisis
y optimizacién de los mismos) un sistema automatico de control de granularidad
para programas logicos que estima eficientemente la granularidad de las tareas
(e.d., el trabajo necesario para su ejecucién completa) y la usa para limitar el
paralelismo, de forma que se controla el efecto de los costes mencionados ante-
riormente. El sistema estd basado en un esquema de andlisis y transformacion
de programas, en el cual se realiza tanto trabajo como sea posible en tiempo de

compilacion para evitar anadir nuevos costes a la ejecucién de los programas.



En la realizacion de la transformacion de programas se persigue el objetivo de
minimizar el trabajo adicional hecho en tiempo de ejecucién, para lo que hemos
propuesto una serie de técnicas, mientras que en el andlisis el objetivo es obtener
la informacién necesaria para esta fase de transformacién, lo que nos ha llevado
a desarrollar varios tipos de andlisis capaces de inferir informaciones tales como
cotas del coste de procedimientos, qué llamadas a procedimientos no fallaran, etc.
El coste adicional en tiempo de ejecucién asociado con la técnica que propone-
mos es usualmente bastante pequeno. Ademas realizamos un analisis estatico del
coste asociado con el proceso de control de granularidad, de forma que se pue-
da decidir su conveniencia. Finalmente mostramos que las ganancias en tiempo
de ejecucion obtenidas mediante la incorporacion de control de granularidad son
bastante buenas, especialmente para los sistemas cuyos costes asociados con la
ejecucion paralela varian de medios a grandes.

Finalmente, es interesante resaltar que muchas de las técnicas que hemos de-
sarrollado tienen otras aplicaciones importantes, ademas del mencionado control
de granularidad, entre otras: eliminacion de paralelismo especulativo, deteccién
de errores de programacién, varias aplicaciones relacionadas con la transforma-
cion de programas, por ejemplo, reordenacion de objetivos, o ayuda a los sistemas
de transformaciéon de programas a elegir las transformaciones 6ptimas, elimina-
cién de recursividad, seleccion de diferentes algoritmos o reglas de control cuya
eficiencia puede depender de los tamanos de los datos de entrada, depuracion de
eficiencia (optimizacién) de programas y la optimizacién de consultas a bases de
datos deductivas. Los resultados experimentales realizados con un prototipo del
sistema han mostrado que el control de granularidad puede contribuir sustancial-
mente a la optimizacién de la ejecucion en paralelo de programas, especialmente
en sistemas distribuidos, y que parece bastante factible un enfoque automatico

del mismo.
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Capitulo 1

Introduccion

En el &mbito de la Inteligencia Artificial (IA) la programacién légica [Kow74,
vEKT76, Kow80, Col87, RN95] tiene una larga tradicién de conveniencia y efec-
tividad en la tarea de implementacién de aplicaciones tipicas de la IA (sistemas
expertos, bases de conocimiento) generalmente complejas y con alto componente
simbodlico. Histéricamente, la logica se ha erigido, ya desde los primeros tiempos,
en substituta ideal del lenguaje natural (ambiguo y necesitado de contexto) en la
expresion y formalizacion del razonamiento humano. La logica de predicados de
primer orden ofrece generalidad, gran poder de expresién en muchas areas, preci-
sién, flexibilidad y, desde que Robinson propone la regla de Resolucién [Rob65],
un método de deduccion efectivo que le dota de una capacidad computacional
equivalente a la de una maquina de Turing, es decir, que es capaz de expresar
e implementar todas las funciones computables. Aunque la logica pura presenta
ciertas limitaciones en algunos casos (p.e., en presencia de informacién imprecisa)
los sistemas de programacion légicos practicos unen a las ventajas de la légica
(cuando son usados de manera “pura”’) las de permitir expresar de manera preci-
sa y eficiente la heuristica y la informacion parcial, implementar légicas de orden

superior, y representar otros esquemas (p.e. marcos, redes semanticas, sistemas
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basados en reglas, bases de datos deductivas, etc...) y métodos de inferencia
(p.e. induccién, aprendizaje, etc...), como es el caso de la programacién légica

inductiva [Qui90, Mug90].

Por su caracteristica de estar fundados en la légica, los lenguajes de progra-
macién légica (Prolog, en particular) son candidatos ideales para la manipulacion
semantica de programas. Es decir, presentan una semantica declarativa que per-
mite probar condiciones de correccién de técnicas de manipulacién tales como el
andlisis y la transformacion de programas [PP94]. Ello permite, a su vez, definir
un gran nimero de optimizaciones en tales programas que garanticen su mayor
eficiencia, y cuya correccion se deriva del mismo hecho de estar basadas en las
técnicas, formalmente correctas, anteriores. Una de estas optimizaciones es la
paralelizacion automatica. La paralelizacion automatica de programas, y la ex-
plotacién de paralelismo en general, estd dando frutos especialmente alentadores
en lo que respecta a los lenguajes declarativos. No solo entre paralelismo y progra-
macién légica, sino también entre paralelismo e Inteligencia Artificial existe una
sinergia especial. Ello es debido tanto a la presencia de paralelismo en los sistemas
inteligentes naturales, como a sus prestaciones en cuanto a velocidad /economfa.
Por una parte, en algunos casos se esta produciendo un acercamiento de los sis-
temas inteligentes a la forma en que la naturaleza realiza las tareas que se estan
simulando, muchas de las cuales se llevan a cabo mediante procesos paralelos de
algun tipo. Por otra, la mayoria de las aplicaciones de interés en IA son grandes
y complejas, con costosos procesos de busqueda e inferencia, y con mezclas de
proceso simbdlico, numérico y bases de datos, que con frecuencia se aproximan
o superan los limites de las capacidades de los sistemas actuales. El paralelismo
es una opcion que puede ser muy ttil a la hora de incrementar la capacidad y

efectividad de los sistemas actuales en este sentido.

El paralelismo existente en un programa logico puede ser, basicamente, de
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dos tipos [Con83]: conjuntivo y disyuntivo. El paralelismo disyuntivo es el resul-
tante de la ejecucion simultanea, realizada por procesadores diferentes, de cada
uno de los posibles caminos en el arbol de resolucién. Por tanto, equivale a la
ejecucion paralela de las distintas cldusulas en que se puede expandir un objeti-
vo determinado. El paralelismo disyuntivo es caracteristico de los problemas no
deterministicos, es decir, problemas de bisqueda. Conceptualmente este tipo de
paralelismo es bastante sencillo, gracias a lo cual su implementacién sobre pro-
gramas 16gicos estéd practicamente resuelta [LH85, War87b, Lus88, Kal87, Sze89,
War87a, AK90, CH83, Hau90].

El paralelismo conjuntivo [DeG84, Kal87, BSY88, CDDS85, Her86, Lin88,
WR87, WW88, BR86, Con83, Fag87, Hua85, LK88, PK88, Kow79| se corres-
ponde con la ejecuciéon en paralelo de diferentes objetivos en el cuerpo de una
clausula. Por contraste con el disyuntivo, se presenta tanto en problemas deter-
ministicos como no deterministicos, lo que amplia considerablemente su campo
de accién. Sin embargo, su implementacion es una tarea particularmente delicada

debido a las interrelaciones entre los objetivos que se desean ejecutar en paralelo.

Para paralelizar los programas légicos se pueden explotar los tipos de pa-
ralelismo mencionados anteriormente [Kal87]. Por otra parte, existen resultados
tedricos — véase por ejemplo [CC94, HRI5] — que pueden asegurar que los pro-
gramas paralelizados son correctos, es decir, obtienen los mismos resultados que
los correspondientes secuenciales, y que la ejecucion de los primeros no tarda mas
tiempo que la de los segundos. Sin embargo, dichos resultados suponen un entorno
ideal de ejecucién paralela y no tienen en cuenta que en la practica existen una
serie de costes asociados con la ejecucion paralela de tareas, como por ejemplo,
creacion y gestion de tareas, posible migracion de tareas a procesadores remotos,
costes de comunicacion, etc. Por ello, si la “granularidad” de las tareas paralelas,

es decir, el trabajo necesario para su ejecucién completa, es muy “pequena’, pue-
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de ocurrir que dichos costes superen el beneficio obtenido en su ejecucién paralela.
El concepto de granularidad “pequena” es relativo, ya que depende del sistema
concreto en el cual se explote el paralelismo, y esta relacionado con los costes
asociados con la ejecucion paralela de tareas. Por tanto, el objetivo del control de
granularidad es cambiar la ejecucién paralela a secuencial o viceversa en base a
condiciones relacionadas con tamanos de grano de las tareas y costes de ejecucién
paralela.

En sistemas en donde los costes de ejecucion paralela son pequenos, por ejem-
plo en pequeinios sistemas multiprocesadores con memoria compartida, el control
de granularidad no es esencial, pero puede suponer importantes mejoras. En cam-
bio, en otros sistemas en donde dichos costes son considerables, tales como siste-
mas multiprocesadores con memoria distribuida o colecciones de maquinas en red,
la paralelizacién automatica de programas no se puede realizar razonablemente

sin control de granularidad.

1.1. Estado del arte

El control de granularidad se ha estudiado en el contexto de la programacion
tradicional [KL88, MG89], programacién funcional [Hue93, HLA94| y en el de la
programacion légica [Kap88, DLH90, ZTD*92, D193, LGHD94, LGHD96]. La
realizacion de un anélisis preciso en tiempo de compilacion es dificil, dado que la
mayor parte de la informacion necesaria, como por ejemplo el tamano de los datos
de entrada, se conoce sélo en tiempo de ejecucién. Una estrategia ttil es hacer
tanto trabajo como sea posible en tiempo de compilacién y posponer las decisiones
finales al momento de la ejecucién. Esto se consigue generando funciones de coste
que estiman, en tiempo de compilacién, el coste de tareas a partir del tamano
de los datos de entrada. Dichas funciones se pueden evaluar posteriormente en

tiempo de ejecucién, cuando se conocen los tamanos de los datos de entrada, y
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en base a la comparacion entre los costes de una ejecucion paralela y secuencial,

determinar el tipo de ejecucién.

El citado esquema se ha propuesto para programacién l6gica [DLH90] y para
programacion funcional [RM90]. Sin embargo, el tema central del trabajo pre-
sentado en [DLHI0] era realmente la estimacién de cotas superiores del tiempo
de ejecucién de procedimientos, dejando como trabajo futuro la determinaciéon
de cémo dicha informaciéon habria de utilizarse. Uno de los desafios planteados
en esta tesis es el tapar dicho agujero y ofrecer soluciones a los muchos proble-
mas que aparecen en la realizacién de control de granularidad cuando se dispone
de informacion sobre cotas inferiores y superiores del coste de procedimientos y
para un modelo general de ejecuciéon. Dichos problemas incluyen, por una parte,
la estimacion del coste de tareas, del coste asociado a su ejecucion paralela y el
coste del propio control de granularidad. Por otra parte, existe el problema de
determinar, dada la informacién anterior, técnicas de control de granularidad efi-
cientes en tiempo de compilacion y ejecucion. En el presente trabajo proponemos

soluciones para todos los problemas mencionados anteriormente.

Un enfoque alternativo consiste en determinar sélo el coste relativo de ob-
jetivos [ZTDT92|. Este enfoque puede ser ttil para la optimizacién de gestores
de tareas en tiempo de ejecucion que funcionen por planificacién bajo deman-
da, pero puede no ser tan efectivo en cuanto a reducir los costes de creacién de
tareas. Otros esquemas de control de granularidad se basan en el uso de informa-
cién obtenida, no mediante analisis en tiempo de compilacién, sino mediante la

obtencién de “perfiles” de la ejecucién real de los programas [Sar89).

En [GHS85] se estudian los combinadores secuenciales (“serial combinators”)
con tamano de grano razonable, pero no se discute el andlisis en tiempo de com-
pilacién necesario para estimar la cantidad de trabajo que realizara una llamada.

Los combinadores secuenciales expresan informacién de bajo nivel (p.e. evaluar
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funciones en paralelo, esperar a que unas variables tomen valor, etc.), mediante
pseudo-funciones en un lenguaje funcional. No se pretende que los usuarios los
utilicen directamente, sino que sean insertados automéaticamente en los programas

por paralelizadores automaticos.

El enfoque que damos en la tesis al problema del control de granularidad
se basa en la solucién inicialmente esbozada en [DLH90], consistente en calcu-
lar funciones de coste y realizar una transformacion del programa en tiempo de
compilaciéon en base a dichas funciones, de forma que el programa transformado
realiza un control de granularidad automético en tiempo de ejecucion. Toman-
do este enfoque como punto de partida hemos propuesto un modelo general de
sistema de control de granularidad capaz de utilizar informacién de cotas infe-
riores y/o superiores de coste de procedimientos, y hemos particularizado dicho
modelo al caso de la programacion légica y a los tipos de paralelismo conjuntivo

y disyuntivo [LGHD94, LGHDY6].

En el contexto de la programacion logica, la mayor parte del trabajo realizado
sobre estimacién de coste en tiempo de compilacion se habia centrado en la ob-
tencion de cotas superiores. Sin embargo, en muchas aplicaciones es interesante
trabajar con cotas inferiores [DLGHLI7], como por ejemplo en la realizacién de
control de granularidad en sistemas paralelos distribuidos. Por ello hemos desa-
rrollado un andlisis que obtiene funciones que devuelven cotas inferiores del coste
de procedimientos en funcién de los tamanos de los datos de entrada, trabajo que
hemos realizado en el contexto del proyecto ESPRIT PARFORCE (1.992 — 1.995)
y publicado en [DLGHLI7]. Posteriormente a nuestro trabajo se ha realizado uno
parecido [KSB97], pero su objetivo no es la determinacién de funciones de coste,
sino de umbrales de tamanos de datos para los cuales se puede asegurar que el
coste de un procedimiento serd mayor que un determinado tamano de grano. Por

lo tanto, nuestro trabajo es mas general y con un abanico de aplicaciones mas
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En el analisis de cotas inferiores, la informacion acerca de qué llamadas no
fallaran es de vital importancia, ya que de no disponer de la misma habria que
asumir que una determinada llamada podria fallar al no haber ninguna clausula
cuya cabeza unifique con ella, en cuyo caso el coste de la llamada seria nulo. Por
tanto ha de desarrollarse un analisis que proporcione esta informacion si se quie-
ren obtener cotas inferiores no triviales [DLGH97]. En esta tesis hemos abordado
este desafio desarrollando un andlisis de “no-fallo” capaz de inferir qué (llamadas
a) predicados no fallaran [DLGH97]. El enfoque a este problema que damos en la
tesis estd inspirado en algunos trabajos realizados sobre tipos regulares [DZ92],
algoritmos de resolucién de ecuaciones e inecuaciones sobre el Universo de Her-
brand [CL89, Kun87, LM87, LMMS88, LMM91], y algoritmos de resolucién de
restricciones numéricas [Pug92, PW93], de forma que hemos conseguido un al-
goritmo capaz de tratar un amplio nimero de casos y cuya correccién hemos
probado utilizando trabajos tedricos ya realizados. Existe un trabajo relacionado
con el analisis de no-fallo, el denominado “andlisis de cardinalidad” que infiere
cotas inferiores y superiores del niimero de soluciones producidas por una llama-
da [BCMH94]. Sin embargo, dicho andlisis parece méas indicado para el anélisis

de determinismo que para determinar qué objetivos no fallaran.

Por otra parte, en lo que a precisién se refiere, el analisis de coste realizado
en [DL93] obtiene cotas muy conservadoras para algunos programas de la clase
denominada “divide y venceras” en los que hay dependencias en los tamanos de
los datos de salida de los procedimientos “divide”. Dado que los programas de este
tipo se usan con frecuencia en la practica, el andlisis de este tipo de programas
era otro desafio [DLGH95]. Por ello hemos propuesto una mejora del tratamiento
de predicados del tipo “divide y venceras” para ambos tipos de analisis de coste

(cotas superiores e inferiores) [DLGHLI7].
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La mayor parte del trabajo sobre control de granularidad para programas
l6gicos se ha centrado en proporcionar soluciones para sistemas de paralelismo
conjuntivo. Era necesario por tanto extender el enfoque basado en analisis de
coste y transformacion de programas al caso del paralelismo disyuntivo, tarea

que abordamos en [LGHD94, LGHDY6].

En [AR94, AR97] se presenta un sistema paralelo distribuido que incorpora
un sencillo control de granularidad para el caso del paralelismo disyuntivo, pero
no se basa en andlisis de costes, sino en la antigiiedad de los puntos de eleccién

creados.

Existen algunos trabajos sobre el control de granularidad y andlisis de coste
de programas légicos concurrentes [GT94, GT95, Gal97] que se basan, al igual
que el modelo que nosotros proponemos, en el enfoque esbozado originalmente
en [DLH90], consistente en calcular funciones de coste y realizar una transfor-
macién del programa en tiempo de compilacién en base a dichas funciones, de
forma que el programa transformado realiza un control de granularidad automati-
co en tiempo de ejecucién. Sin embargo, estos trabajos no describen el sistema
de control de granularidad de forma tan general como lo hacemos nosotros, sino
que se centran exclusivamente en lenguajes 16gicos concurrentes, y en sistemas
multiprocesador de memoria compartida, con lo que las soluciones propuestas son
bastante particulares. Nosotros proponemos un modelo general de control de gra-
nularidad que posteriormente particularizamos a programas légicos que explotan
paralelismo conjuntivo y disyuntivo, y nos centramos principalmente en este tipo
de programas (no en programas concurrentes). Por tanto, aunque los dos tra-
bajos estan relacionados y tienen puntos comunes, también resuelven problemas

concretos totalmente distintos, o los mismos problemas de forma diferente.

Otra diferencia es que nosotros utilizamos técnicas de transformacion de pro-

gramas para generar codigo eficiente que realiza control de granularidad en tiempo
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de ejecucién (como por ejemplo, transformaciones para realizar el célculo de ta-
mafios de datos de entrada), mientras que en los otros trabajos no se realiza
ninguna optimizacién de este tipo (se centran principalmente en diferentes anali-
sis de programas légicos concurrentes). Ademés, nuestro trabajo es el primero y
tnico existente que describe (con la generalidad que nosotros lo hacemos) e imple-
menta un sistema completo y totalmente automatico de control de granularidad
para programas logicos. De hecho, el sistema completo de control de granulari-
dad que proponemos lo describimos por primera vez en [LGHD94], y la primera
versién de la técnica para calculo de tamanos la publicamos en [LGH93].

Otro trabajo posterior sobre control de granularidad es [SCK98], pero estd ba-
sado en el uso de una métrica llamada “distancia” y su objetivo es limitar el para-
lelismo de un programa guardando una distancia en el tiempo entre los puntos en
los que se realizan paralelizaciones, limitando de esta forma el nimero de tareas

paralelas creadas en el sistema.

1.2. Objetivos de la tesis

La tesis pretende dar respuesta a los desafios mencionados anteriormente. El
principal objetivo de la tesis es, por tanto, el desarrollo de técnicas eficientes de
control de granularidad para justificar ain més la importancia del mismo como
un método adicional a considerar en la optimizacion de la ejecucién paralela de
programas logicos y extender el campo de aplicabilidad del mismo a sistemas para
los que los esquemas existentes de control de granularidad no suponen ninguna
optimizacién. Pretendemos desarrollar completamente un sistema automatico de
control de granularidad para programas légicos y evaluar dicho sistema de control
de granularidad en diferentes sistemas paralelos. Perseguimos el objetivo de que
las técnicas mencionadas anteriormente realicen un control de granularidad que

sea mas eficiente y preciso que los realizados hasta el momento y sin incurrir en
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demasiada carga de trabajo, ya que la mayor parte de éste se realizara en la fase

de compilacién, dejando para la fase de ejecuciéon solo lo estrictamente necesario.

Para lograr los objetivos mencionados, la tesis se centra en el desarrollo de
un sistema de control de granularidad basado en el esquema de andlisis y trans-
formacién de programas similar al esbozado en [DLH90]|. En la realizacién de
la transformacion de programas se persigue el objetivo de minimizar el trabajo
adicional hecho en tiempo de ejecucién [LGH95], mientras que en el andlisis, el

objetivo es obtener la informacién necesaria para esta fase de transformacion.

Es de destacar que algunas de las técnicas que hemos desarrollado para su
aplicacién al control de granularidad (que es el principal objetivo de esta tesis)
tienen ademas otras aplicaciones importantes, por ejemplo, la informacion de no-
fallo es muy til para la eliminacién de paralelismo especulativo, deteccion de
errores de programacién y transformacién de programas. Por este motivo, y por-
que una vez que empezamos a trabajar en el andlisis de no-fallo, los resultados
obtenidos eran bastante prometedores, hubo un periodo en el que nos centramos
exclusivamente en el andlisis de no-fallo (y posteriormente en el anélisis de cotas
inferiores del coste de procediminetos), desvidndonos del objetivo general de con-
seguir un sistema completo de control de granularidad. Es por ello que el lector
podran notar este mayor esfuerzo que hemos dedicado a estos andlisis (especial-
mente al de no-fallo) en relacién con otras partes del sistema completo de control
de granularidad, como por ejemplo, la fase de transformacion de programas o la

determinacion de condiciones para decidir entre ejecucion paralela y secuencial.

También nos planteamos como objetivo el estudio de la eficiencia y precision

de las técnicas desarrolladas.

Finalmente, otro de los objetivos de la tesis es desarrollar técnicas que sean
lo suficientemente generales para que puedan aplicarse a otros lenguajes de pro-

gramacion.
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1.3. Principales contribuciones de la tesis

A continuacién enumeramos las contribuciones principales de esta tesis. Dado
que hemos realizado algunas partes del trabajo en colaboracién con otros inves-
tigadores, mencionamos los mismos. Asimismo comentamos las publicaciones a
las que han dado lugar los trabajos realizados (por brevedad no mencionamos los
numerosos informes de proyectos ESPRIT y CICYT, ni los informes técnicos que

también hemos escrito sobre nuestro trabajo):

1. Hemos propuesto un modelo general de sistema de control de granularidad
capaz de utilizar informacién de cotas inferiores y/o superiores de coste de
procedimientos, y hemos particularizado dicho modelo al caso de la pro-
gramacion logica y a los tipos de paralelismo conjuntivo y disyuntivo. El
modelo se basa en el esquema de analisis y transformacion de programas.
Este trabajo se ha realizado en colaboraciéon con el Dr. Saumya Debray
de la Universidad de Arizona y ha dado lugar a dos publicaciones. La pri-
mera de ellas en las actas del “First International Symposium on Parallel
Symbolic Computation, PASCO’94” [LGHD94]. La segunda en el “Journal
of Symbolic Computation” (afio 1.966) [LGHD96], la cual es una versién

mejorada y ampliada de la anterior.

2. Hemos implementado completamente (e integrado en un sistema real de pre-
compilacién/optimizacién de programas: ciaopp [HBPLG99, HBCT99]), un
sistema automatico de control de granularidad para programas légicos si-

guiendo el modelo comentado anteriormente.

3. Para desarrollar el sistema completo de control de granularidad propuesto
hemos resuelto dos problemas fundamentales: a) Determinar costes de ta-
reas y “overheads” y b) Controlar el paralelismo usando dicha informacién.

Hemos descrito las soluciones a estos problemas de una forma lo suficiente
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general para que los resultados obtenidos puedan aplicarse a otros siste-
mas (no necesariamente de programacién légica) y a diferentes modelos de

ejecucion.
En cuanto al problema de determinar costes de tareas y “overheads”:

a) Hemos completado la estimacion de cotas superiores de coste que reali-
za el sistema CASLOG [DL93]. Para lo cual hemos integrado CASLOG
en el sistema ciaopp de forma que la informacién sobre tipos, modos
de llamada, y métricas de tamano que necesita CASLOG la suminis-
tran los analizadores de ciaopp, consiguiendo de esta forma que el

analisis de coste sea totalmente automético.

b) Para conseguir lo anterior hemos adaptado e integrado en ciaopp (en
colaboracién con el Dr. Francisco Bueno de la Universidad Politécni-
ca de Madrid) una implementacién del andlisis de tipos regulares de
Gallagher [GAW94]. Hemos anadido ademds la posibilidad de utilizar
tipos paramétricos y de realizar simplificaciones de las definiciones de
tipos dadas en forma de predicados o reglas de tipos regulares indistin-
tamente (también es posible realizar la reescritura de tipos en ambos

sentidos).

¢) Hemos desarrollado un andlisis que obtiene funciones que devuelven
cotas inferiores del coste de procedimientos en funcién de los tamanos
de los datos de entrada. Hemos realizado una implementacion de di-
cho andlisis de coste y la hemos integrado en el sistema ciaopp. He-
mos realizado experimentos que muestran que el analisis desarrollado
es preciso y eficiente. Este trabajo también se ha realizado en cola-
boracién con el Dr. Saumya Debray de la Universidad de Arizona y

con el Dr. Nai-Wei Lin de la “National Chung Cheng University” en
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Taiwan, y ha dado lugar a dos publicaciones. La primera en el “Interna-
tional Static Analysis Symposium, SAS’94” [DLGHL94], que ademads
fue una charla invitada dada por el Dr. Saumya Debray, en la que
ademas de describir nuestro trabajo inicial sobre estimacion de cotas
inferiores también discutiamos la estimacion de cotas superiores y di-
ferentes problemas asociados con la estimacion de costes en general.
La otra publicacién [DLGHL97] en las actas del “International Logic
Programming Symposium (ILPS’97)” del ano 1.997.

Hemos propuesto una mejora del tratamiento de predicados del tipo
“divide y venceras” para ambos tipos de analisis de coste (cotas supe-
riores e inferiores), la cual se ha publicado en el articulo mencionado

en el punto anterior.

Hemos desarrollado un anélisis de “no-fallo” capaz de inferir qué (lla-
madas a) predicados no fallardn. Hemos implementado dicho andlisis
e integrado en el sistema ciaopp. Hemos mostrado que el analisis es
bastante preciso y eficiente (y més preciso que los realizados hasta el
momento). Este trabajo también se ha realizado en colaboracién con
el Dr. Saumya Debray y ha dado lugar a una publicacién [DLGH97]
en las actas de “International Conference on Logic Programming” del

ano 1.997.
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5. Respecto al problema de controlar el paralelismo usando la informacion de

costes y “overheads”:

a)

Hemos propuesto condiciones (eficientes) para decidir entre las eje-
cuciones paralela y secuencial para un modelo de ejecucion genérico.
Dichas condiciones se basan en informacién sobre cotas inferiores y
superiores de la granularidad de tareas. Este trabajo se ha publicado

en los articulos mencionados en el punto 1 [LGHD94, LGHDY6].

Hemos propuesto técnicas de transformacién de programas para reali-
zar eficientemente el control de granularidad en tiempo de ejecucion,
como por ejemplo una técnica para el calculo dindmico de tamanos
de datos “sobre la marcha”. Una version preliminar de esta técnica
se ha publicado en las actas del Segundo Congreso Nacional de Pro-
gramacién Declarativa (ProDe’93) [LGH93] y una versién mejorada y
ampliada se ha publicado en las actas de “International Conference on

Logic Programming” del afio 1.995 [LGH95].

6. Hemos estudiado la eficiencia y precision de las técnicas desarrolladas.

1.4.

Estructura de la tesis

La estructura del resto del presente trabajo es la siguiente: en el capitulo 2

describimos el modelo de sistema de control de granularidad que proponemos.

Comentamos los muchos problemas que surgen en la realizacién del control de

granularidad (algunos de ellos mas sutiles de lo que puedan parecer a primera vis-

ta) y proporcionamos soluciones a dichos problemas de forma general. Finalmente

mostramos resultados experimentales de las técnicas de control de granularidad

desarrolladas.
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En el capitulo 3 describimos el anélisis de cotas inferiores del coste de proce-
dimientos desarrollado, y la mejora del tratamiento de predicados del tipo “di-
vide y vencerds” que comentamos en la seccién anterior. También comentamos
la implementaciéon que hemos hecho de dicho andlisis y mostramos resultados
experimentales.

En el capitulo 4 describimos el anélisis de no-fallo desarrollado (necesario para
el andlisis de cotas inferiores mencionado en el punto anterior), comentamos su
implementacion y también mostramos resultados experimentales.

En el capitulo 5 describimos detalladamente una de las técnicas de transfor-
macién de programas para realizar eficientemente el control de granularidad: la
técnica para transformar programas de forma que calculen los tamanos de algunos
datos “sobre la marcha” (durante la ejecucién del propio programa y sin modifi-
cacién de su flujo de control). También mostramos resultados experimentales de
la ganancia obtenida mediante esta optimizacion.

Finalmente, en el capitulo 6 comentamos las principales conclusiones que sa-

camos del trabajo realizado y algunas lineas a seguir en trabajos futuros.
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Capitulo 2

Metodologia para el control de

granularidad

Como se menciona en la introduccién, es posible explotar diferentes tipos de
paralelismo (conjuntivo y disyuntivo) en los programas légicos, de forma que se
preserve la correccién (es decir, los programas paralelizados obtienen los mismos
resultados que los correspondientes secuenciales), y la eficiencia (la ejecucion de
los primeros no tarda més tiempo que la de los segundos). Sin embargo, dichos
resultados suponen un entorno ideal de ejecucién paralela y no tienen en cuenta
que en la practica existen una serie de costes asociados con la ejecucion paralela
de tareas, como por ejemplo, creacién y gestion de tareas, posible migracién de
tareas a procesadores remotos, costes de comunicacion asociados, etc. Dichos cos-
tes pueden dar lugar a que la ejecucién de los programas paralelos sea mas lenta
que los secuenciales, o al menos, limitar la ganancia debida al paralelismo intro-
ducido. En este capitulo describimos una metodologia que estima eficientemente
la granularidad de las tareas y la usa para limitar el paralelismo, de forma que
se controla el efecto de los costes mencionados anteriormente. El coste en tiempo

de ejecucién asociado con nuestro enfoque es usualmente bastante pequeno, ya

17
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que se realiza tanto trabajo como sea posible en tiempo de compilacién. Ademas
realizamos un analisis estatico del coste en tiempo de ejecucion asociado con el
proceso de control de granularidad, de forma que se pueda decidir su convenien-
cia. Finalmente mostramos que las ganancias en tiempo de ejecucién obtenidas
mediante la incorporacion de control de granularidad son bastante buenas, espe-
cialmente para los sistemas con costes asociados a la ejecuciéon paralela que varian

desde medios a grandes.

Hasta la fecha, no tenemos conocimiento de otros trabajos que describan un
sistema completo de control de granularidad para programas logicos, discuta los
muchos problemas que surgen (algunos de ellos mas sutiles de lo que puedan
parecer a primera vista) y que proporcione soluciones a dichos problemas con la

generalidad con la que nosotros presentamos nuestro trabajo.

Por brevedad, y porque estamos mas interesados en tiempos de ejecucion,
cuando comparamos la ejecucion paralela con la secuencial, no discutimos en
detalle los diferentes tipos de costes que aparecen en la ejecucién paralela, los
cuales pueden incluir no sélo costes relacionados con tiempos, sino también, otros
costes, como por ejemplo, los asociados con el consumo de memoria. Sin embargo,
creemos que se puede aplicar un tratamiento similar al que proponemos al anélisis

y control de los costes asociados con el manejo de la memoria.

2.1. Un modelo general

En esta seccion comenzamos discutiendo los problemas basicos que necesitan
abordarse en el enfoque que damos al control de granularidad, en términos de
un modelo de ejecucion genérico. En las siguientes secciones particularizaremos

al caso de los programas légicos.
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2.1.1. Derivacion de condiciones suficientes

En primer lugar discutimos como se pueden derivar condiciones para decidir
entre las ejecuciones paralela y secuencial. Consideramos un modelo de ejecucion
genérico: sea t = ty,...,t, una tarea que se puede descomponer en las subtareas
ty,...,tn, las cuales son candidatas para su ejecucion paralela, T's representa el
coste (tiempo de ejecucion) de la ejecucion secuencial de ¢, y T; representa el coste

de la ejecucion de la subtarea t;.

Puede haber varias formas de ejecutar ¢ en paralelo, dependiendo de diferentes
alternativas de planificacién de tareas (“scheduling”), balance de carga, etc., cada
una de ellas con su propio coste (tiempo de ejecucion). Nuestro objetivo es deri-
var condiciones para decidir entre las ejecuciones paralela y secuencial, que sean
independientes de los algoritmos de planificacion de tareas, y poder expresarlas
en términos de un modelo de ejecuciéon genérico. Para simplificar la discusién,
asumiremos que T'p representa de alguna forma los costes de todas las posibles
ejecuciones en paralelo de ¢ (los cuales dependeran de las diferentes politicas de
planificacién de tareas). Més concretamente, Tp < T's deberia de entenderse como

“T's es mas grande o igual que cualquier valor posible para Tp”.

En una primera aproximacién, asumimos que los puntos de paralelizacion de
t son fijos. También asumimos, por simplicidad, y sin pérdida de generalidad,
que ningun test — tales como, quizés, “tests de independencia” [CC94, HR95] —

salvo los relacionados con el control de granularidad son necesarios.

Por tanto, el propdsito del control de granularidad sera determinar, en base a
algunas condiciones, si las ¢;’s han de ejecutarse en paralelo o secuencialmente. Al
hacer esto, el objetivo es mejorar la relacién entre los tiempos de las ejecuciones
paralela y secuencial. Es interesante asegurar que Tp < T's. En general, esta
condicién no se puede determinar antes de ejecutar ¢, mientras que el control de

granularidad, intuitivamente, deberia de realizarse antes. Por tanto, nos vemos
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forzados a usar aproximaciones. En este punto, una alternativa clara es abandonar
el objetivo de asegurar estrictamente que Tp < Ts y usar alguna heuristica
que se comporte bien en término medio. Por otra parte, no es facil encontrar
dicha heuristica y, ademas, obviamente, el asegurar que la ejecucion paralela no
tardara mas tiempo que la secuencial, tiene su importancia en la practica. Esto nos
sugiere una solucién alternativa: evaluar una condiciéon mas simple, para la cual
podamos probar que se asegure que T'p < T's. Dicha condicion puede basarse en el
calculo de una cota superior para T'p y una cota inferior para T's. El asegurar que
Tp < T's corresponde al caso en el cual la acciéon realizada cuando la condiciéon no
se cumple es ejecutar secuencialmente, e.d. corresponde a una filosofia en la que
las tareas se ejecutan secuencialmente a menos que se demuestre que la ejecucion
paralela es mas rapida. Esto ultimo es 1util cuando se “paraleliza un programa
secuencial”. Este enfoque se discute en la seccion siguiente. El caso opuesto de
“secuencializar un programa paralelo”, en donde el objetivo es detectar cuando

se cumple la condicion opuesta T's < T'p, se considera en la seccion 2.1.1.

Paralelizacion de un programa secuencial

Para derivar una condiciéon suficiente de forma que se cumpla la desigualdad
Tp < Ts, calculamos cotas superiores para su parte izquierda y cotas inferiores
para su parte derecha, e.d. una condicién suficiente para Tp < T's es Tp* < T's',
en donde Tp* denota una cota superior de Tp y T's' una cota inferior de T's. A lo
largo de la discusion usaremos los superindices [ y u para denotar cotas inferiores
y superiores respectivamente.

Sea t = ti,...,t, una tarea que se puede descomponer en las subtareas
ti,...,t,, las cuales son candidatas para su ejecucién paralela. Supongamos que
hay p procesadores libres en el sistema en el instante en el que la tarea t va a

ejecutarse. Supongamos ademds que p > 2 (si s6lo hay un procesador, entonces
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la ejecucién se realiza secuencialmente) y que m es el menor entero que es més
grande o igual que n/p, e.d. m = f%} Suponiendo que cuando un procesador se
queda libre y hay una tarea esperando a ser ejecutada, dicho procesador la “co-
ge”, podemos decir que cualquier procesador ejecutara como maximo m tareas.
Tenemos que Tp* = Spaw" + C", en donde Spaw" es una cota superior del coste
de la creacién de n subtareas paralelas, y C" es una cota superior del tiempo de
la propia ejecucién de t. Spaw™ dependerd del sistema particular en el cual la
tarea t vaya a ejecutarse. Puede que sea una constante, o una funcién de varios
parametros, tales como tamanos de los datos de entrada, nimero de argumentos
de entrada, nimero de tareas, etc. y se puede determinar experimentalmente.
Consideraremos ahora cémo puede calcularse C*. Sea C}' una cota superior del
coste de la subtarea t;, y supongamos que los costes C}, ..., C" estan ordenados

en orden no creciente. Una forma posible de calcular C" seria la siguiente:

cr=Ycr
=1

en donde m = [2] (obviamente también se podria utilizar la expresion C* =
m C7, la cual es menos precisa, pero en algunos casos podria ser mas facil de
calcular).

Cada C}* puede considerarse como la suma de dos componentes:
Cl' = Sched! + T}

en donde Sched} denota el tiempo transcurrido desde que el procesador que eje-
cuta la tarea t; se queda libre hasta que empieza a ejecutar la tarea t; propiamente

dicha, e.d. el coste de la preparacién, planificacién, coste de comunicacién, etc.?

INétese que en algunos sistemas paralelos, como por ejemplo &-Prolog [HG91], Sched? puede
que sea cero en algunos casos, ya que no existe ningin coste asociado con la preparacion de una

tarea paralela si ésta se ejecuta por el mismo procesador que la creé.
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T denota el tiempo empleado por la ejecucién de ¢; sin tener en cuenta los cos-
tes asociados a la ejecucion paralela mencionados anteriormente. Suponemos que
estéd garantizado que las tareas ti, ..., t, no fallardn. También asumimos que 7's’
se puede calcular de la forma siguiente: T's' = T's} +--- + T'sl | en donde T's! es
una cota inferior del coste de la ejecucién (secuencial) de la subtarea t;.

El siguiente lema resume la discusion anterior:

Lema 2.1.1 Si Spaw" + 37, C* < Ts\ + -+ Tsl, entonces Tp < T's.

n’

Demostracién Trivial. m
Dado que a menudo, en tiempo de ejecucién, han de calcularse (total o par-
cialmente) cotas de los costes de ejecucién, lo mismo habré que hacer con las
condiciones anteriores. Seria deseable que esta evaluacion se realizase de la for-
ma mas eficiente posible. Claramente, existe un compromiso entre el coste de
evaluacion de dicha condicion suficiente y su precision. Una condicion suficiente
que conlleva una evaluacién mas simple que la del lema 2.1.1 es la que damos a
continuacion, la cual se basa en una serie de asunciones razonables.
Supongamos que puede asegurarse que las tareas tq,...,t, no tardaran méas
tiempo que en su ejecucion secuencial, sin tener en cuenta el tiempo necesario
para lanzarlas en paralelo, ni todos los costes asociados con la ejecucién paralela?
y que los costes Sched}, ..., Sched? estan ordenados en orden no creciente. Sea
Thres* un umbral calculado mediante la siguiente expresion: Thres* = Spaw" +
. Sched}. Supongamos ademads que hay p procesadores libres en el sistema en
el instante en el que las tareas t1, ..., t, van a ejecutarse. Supongamos ademas que

p > 2 (sis6lo hay un procesador, entonces la ejecucién se realiza secuencialmente)

y que m = [2].

’Esto puede asegurarse para algunas plataformas de ejecucién, por ejemplo si las tareas
son “independientes”. Sin embargo, en algunos casos, si las tareas son “dependientes”, pueden

tardar mas de lo que lo harfan en la ejecucion secuencial.
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Teorema 2.1.2 Si existe un subconjunto I con m + 1 elementos del conjunto
de indices {1,2,...,n}, es decir I C {1,2,...,n}, tal que para todo i € I se
cumple que Thres* < Tst (en donde T'st denota una cota inferior del coste de la

ejecucion secuencial de la tarea t;) entonces Tp < T's.

Demostraciéon  Sin pérdida de generalidad, supongamos que los costes
Ts1,...,Ts, estan ordenados en orden no creciente (en donde T's; denota el coste

de la ejecucién secuencial de la tarea t;). Consideremos la siguiente condicién:
Ty <Tsi+- - +Tsp+Tspmpr+ -+ Tsp (2.1)

en donde )= Thres*+Tsi+ - +Tsy,yTs =Ts1+ - 4+T s+ 1Tsmi1+ - -+1's,.
Si esta condicién se cumple entonces T’p < T's, puesto que su parte izquierda es

una cota superior de T'p. Simplificando la condicién 2.1 obtenemos:

Thres" <Tspp1+---+1Ts, (2.2)

Si el subconjunto I tiene m + 1 elementos (indices), necesariamente existira al
menos un indice 57 € I tal que m +1 < j < n. Si Thres* < Tsé- entonces
Thres* <T's;, y por tanto se cumple la condicién 2.2. n

Tratamos ahora un caso ligeramente mas complejo en el cual, ademés, con-
sideramos otros costes, incluyendo el coste del propio control de granularidad:
supongamos ahora que la ejecucién de t; tarda T; unidades de tiempo, tal que
T, = T, + W;, en donde W, es el coste de algun trabajo “extra” debido a la
propia ejecucién paralela (por ejemplo el coste de acceder a referencias remo-
tas) o del control de granularidad, o de ambos. Sean [ (1 < < n) las tareas
para las cuales sabemos que W; # 0 (o equivalentemente, 7; > Tj,). Suponga-
mos que los costes Wi, ..., W} estdn ordenados en orden no creciente, y sea
r = min(l,m). Entonces, podemos calcular un nuevo umbral, Thres!, sumando
W (Thres! = Thres*+ W) al umbral anterior (T'hres*). W puede calcularse de

la forma siguiente: W = 377, Wi
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Teorema 2.1.3 Si existe un subconjunto I con m + 1 elementos del conjunto
de indices {1,2,...,n}, es decir I C {1,2,...,n}, tal que para todo i € I se
cumple que Thres®, < Tsk (en donde Tst denota una cota inferior del coste de la

ejecucion secuencial de la tarea t;) entonces Tp < T's.

Demostracion La demostracién es similar a la del teorema 2.1.2. Dado que
Thres* + W + Tsy + --- 4+ Ts,,, es ademés una cota superior de T'p, podemos
argumentar lo mismo en esta demostracién reemplazando la condicién 2.1 por
Thres* 4+ W +Tsy+ -4+ Tsy, <Tsy+---4+Tsy +Tspui1+ -+ Ts, m

Supongamos ahora que no podemos asegurar que para todo i, 1 < i < n, t;
no fallard. Supongamos que t; es la tarea mas a la izquierda para la cual puede
asegurarse que no fallara, para algin 1 < k < n. Podemos modificar ligeramente
el lema 2.1.1 y el teorema 2.1.2 de la forma que describimos a continuacion.

El lema 2.1.1 se puede reescribir de la forma siguiente:
Lema 2.1.4 Si Spaw® + Y7, C* < Ts\ + -+ Ts'., entonces Tp < T's.

Demostracion Trivial. n
La tinica diferencia es que consideramos T'st + --- + T'sk en la parte derecha
de la respectiva inecuacién en lugar de T's} + -+ + T's!,.
Es posible reescribir los teoremas 2.1.2 y 2.1.3 suponiendo que las tareas que
tienen los m costes mas grandes estan entre tq,...,t; (es decir, entre las tareas

que con seguridad sabemos que no fallardn). Las demostraciones son similares.

Teorema 2.1.5 Si existe un subconjunto I con m + 1 elementos del conjunto
de indices {1,2,...,n}, es decir I C {1,2,...,n}, tal que para todo i € I se
cumple que Thres* < Tst (en donde T's. denota una cota inferior del coste de la
ejecucion secuencial de la tarea t;) e i < k (es decir las tareas que tienen los m

costes mds grandes estdn entre tq, ..., ty), entonces Tp < T's.
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Este teorema también se puede formular imponiendo la condicién Thresy <

Ts! en lugar de Thres* < T'st (la demostracién es similar).

Secuencializacién de un programa paralelo

Supongamos ahora que queremos detectar cuando se cumple que T's < T'p,
porque tenemos un programa paralelo y queremos sacar provecho de realizarle
algunas secuencializaciones. En este caso podemos calcular Ts* y Tp!. Sea T!
una cota inferior del tiempo de ejecucién de ¢;. T'p' puede determinarse de varias

formas:

1. Sin < pentonces: Tp' = Spaw! + max (T}, ..., T!). Nétese que en el mejor
caso cada tarea se ejecutara en un procesador diferente, pero en la practica
podria haber casos en los que esto no se consiguiera debido a una mala

planificacién de tareas.

2. Sin > p entonces: Tp! = Spaw' + ] min(7T¢,...,T.). En este caso ele-
gimos el minimo porque sabemos que en el mejor caso habra al menos un

procesador que ejecutara al menos [%] tareas.

1=

3. Tp' = Spaw' + X7, T}, en donde m = [] y los costes T ... T estan

ordenados en orden no decreciente.

Tsll+~--+Tsln

4. Tp' = Spaw' + >

La determinacién de T} dependerd, por supuesto, de la forma en que se vaya
a ejecutar t;. Si la ejecucién se va a realizar en paralelo sin control de granula-
ridad, con control de granularidad, o secuencialmente, calculamos T'p!, T, o T's.
respectivamente. La determinacién de T'pl y T} se discute en la seccién 2.7.

Por supuesto, buscamos las mejores cotas, es decir, Tp' lo mas grande po-

sible y Tp" lo mas pequeno posible. Por ello, podemos elegir el maximo de
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las diferentes posibilidades para calcular T'p!. En general, si existen n alterna-
tivas diferentes x,...,, para calcular Tp' (Tp%, respectivamente) elegiremos

Tp' = méx(xy,...,7,) ( Tp* = min(zy,...,x,), respectivamente).

2.1.2. Comparacion del control de granularidad en tiempo
de ejecuciéon con el realizado en tiempo de compi-
lacion

La evaluacion de las condiciones suficientes propuestas en las secciones anterio-
res, en principio pueden realizarse totalmente en tiempo de ejecucién, totalmente
en tiempo de compilacion, o parcialmente en cada uno de ellos. Por ejemplo,
puede que sea posible determinar en tiempo de compilacién si la condicion ex-
presada en el teorema 2.1.2 serd siempre cierta cuando se evaltiie en tiempo de
ejecucién. Sea C! una cota inferior del coste de cada t;, 1 < i < n, entonces si

Thres* < (n —m)C', la condicién del teorema se cumple, ya que (n —m)C* es

una cota inferior de 7.

smy1 T o+ Ts,. Claramente, en este caso no es necesario

realizar ningin control de granularidad y las tareas se pueden ejecutar siempre
en paralelo. El caso opuesto, en donde se puede determinar estaticamente que es
mejor ejecutarlas secuencialmente, también es posible. Por tanto, desde el punto
de vista del control de granularidad las partes de un programa se pueden clasificar
como paralelas (todas las paralelizaciones realizadas son incondicionales), secuen-
ciales (no hay tareas paralelas), y las que realizan control de granularidad (se
realizan tests en tiempo de ejecucién basados en informaciéon de granularidad pa-
ra decidir entre ejecucion paralela o secuencial). Ya sea en tiempo de compilacién
o en tiempo de ejecucion, hemos de abordar dos problemas bésicos para realizar
control de granularidad: cémo se calculan las cotas de los tiempos de ejecucion y
de los costes asociados a la ejecucién paralela, los cuales son los pardametros de las

condiciones suficientes (andlisis de coste y de “overhead”) y cémo se utilizan con-
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diciones suficientes para controlar paralelismo (control de granularidad). Estos
son los temas tratados en las siguientes secciones. En nuestro enfoque, ambos

temas implican en general técnicas en tiempo de compilacién y ejecucion.

Analisis del coste de las tareas

Dado que el coste de una tarea no es computable en general en tiempo de com-
pilacién, no vemos forzados a recurrir a aproximaciones y, posiblemente, a realizar
algin trabajo en tiempo de ejecucion. De hecho, tal y como se dice en [DLH90],
dado que el trabajo realizado por una llamada a un procedimiento recursivo a
menudo depende del tamano de sus datos de entrada, dicho trabajo no puede es-
timarse en general en tiempo de compilacién de ninguna forma razonable y para
dichas llamadas es necesario realizar algiin trabajo en tiempo de ejecucion. Nues-
tro enfoque bésico es el siguiente: dada una llamada p, se calcula una expresion

®,(n) tal que:
= es relativamente facil de evaluar, y

» aproxima Cost,(n), en donde Cost,(n) denota el coste de la ejecucién de p

para unos datos de entrada de tamano n.

La idea es que ®,(n) se determina en tiempo de compilacién, y luego se evalia
en tiempo de ejecucion, cuando se conozcan los tamanos de los datos de entrada,
obteniéndose de esta forma una estimacion del coste de la llamada. Es de destacar
que el compilador simplificard la evaluacién de ®,(n) lo maximo posible. En mu-
chos casos, serd posible simplificar la funcién de coste (o, siendo més precisos, el
test que se realizard) hasta el punto de que sea posible determinar estdticamente
un umbral para el tamano de uno de los argumentos de entrada. En este caso,
en tiempo de ejecucién, se compara dicho tamano de entrada con el umbral ya

calculado, y por tanto no se necesita evaluar la funcién. Esta simplificacion se
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discute en la seccién 2.5.1. Si después de dicha simplificacion, la expresion es cos-
tosa desde el punto de vista de su evaluacion, el compilador puede decidir calcular
una aproximacién segura que tenga un menor coste de evaluacion. También es
de destacar que ademds se tiene en cuenta el coste de la evaluacion de tests, y,
en general, el de realizar el control de granularidad, tal y como se describe en la
seccién 2.6. En lo que sigue nos referiremos a las expresiones ®,(n) calculadas en
tiempo de compilacion como funciones de coste.

Tal y como mencionamos en la seccion 2.1 la aproximacién de la condicion
utilizada para decidir entre paralelizaciéon y secuencializacién puede basarse, bien
en alguna heuristica, o bien en una aproximacién segura (e.d. una cota supe-
rior o inferior). Para el ultimo enfoque ya mostramos condiciones suficientes
para realizar una ejecucién paralela preservando la eficiencia. Debido a estos
resultados, en general requeriremos que ®,(n) sea no sélo una simple aproxi-
macién, sino que ademas sea una cota del coste real de ejecucion. Afortuna-
damente, y como ya se ha mencionado, se ha realizado mucho trabajo sobre
el andlisis de la complejidad (respecto a tiempo de ejecucién) de los progra-
mas [Met88, Wad88, Ros89, BH89, Sar89, ZZ89, FSZ9I1]. Los métodos mas di-
rectamente aplicables son los presentados en [DL93] y [DLGHL9I7], los cuales
estiman estaticamente las funciones de coste para los predicados en un programa
l6gico. Los dos enfoques tienen mucho en comin pero difieren en el modo en el
que se realiza la aproximacion. En el primero de ellos se calculan cotas superiores
de los costes de las tareas, es decir (Vn)Cost,(n) < ®,(n), mientras que en el

segundo, el cual se describe en el capitulo 3, se realiza la aproximacion opuesta:

(Vn)Cost,(n) > @,(n).
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Ejemplo 2.1.1 Considérese el procedimiento q/2 definido de la forma siguiente:

q(ld, .
q(MHIT], [XIY]):- X is H + 1, q(T,Y).

en donde el primer argumento es un argumento de entrada. Supongamos que
la unidad de coste utilizada es el niimero de pasos de resolucién. En una primera
aproximacion, y por simplicidad, suponemos que el coste de un paso de resolucién
(e.d., una llamada a un procedimiento) es el mismo que el del predicado predefini-
do is/2. Con estas suposiciones, la funcién de coste de q/2 es Cost,(n) = 2 n+1,

en donde n es el tamano (longitud) de la lista de entrada (primer argumento). O

Anilisis de costes asociados a la paralelizacién (overheads)

En cuanto a la determinacién de los costes (overheads) que aparecen con los
otros costes en las condiciones suficientes de la seccion 2.1.1, tal y como alli men-
cionabamos, ésta es una tarea mas o menos trivial en sistemas en donde tales
costes pueden considerase constantes. Sin embargo, es frecuente que dichos cos-
tes tengan, ademas de una componente constante, otros componentes, los cuales
pueden ser una funcion de varios parametros, tales como tamano de los datos de
entrada, nimero de argumentos de entrada, nimero de tareas, niimero de proce-
sadores activos en el sistema, tipo de procesador, etc., en cuyo caso se necesita
alguna evaluacion en tiempo de ejecucion. Por ejemplo, en un sistema distribuido,
el coste de lanzamiento de una tarea es a menudo proporcional al tamano de los
datos, ya que en algunos modelos se envia un cierre completo (una llamada y sus
argumentos) al procesador remoto. Por tanto, la evaluacién de los “overheads”
también implica en general la generacion en tiempo de compilaciéon de una fun-
cion de coste, la cual se evaluara en tiempo de ejecucion cuando se conocen los

parametros (tales como tamano de datos del ejemplo anterior).
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Realizacién del control de granularidad

Suponiendo que existen técnicas, como las descritas anteriormente en términos
generales, para determinar costes de las tareas y “overheads”, el resto del trabajo
del control de granularidad consiste en determinar un modo para calcular dichos

costes y controlar asi la creacién de tareas utilizando dicha informacion.

De nuevo, adoptamos el enfoque de hacer en tiempo de compilacién tanto tra-
bajo como sea posible, y proponemos realizar una transformacién del programa
de forma que los calculos de las funciones de coste y las decisiones sobre qué obje-
tivos se ejecutan en paralelo estén codificadas en el propio programa de la forma

mas eficiente posible.

La idea es posponer los cédlculos y decisiones reales a tiempo de ejecucion
cuando se conocen los parametros que no se conocian en tiempo de compilacién,
tales como tamano de datos, o carga de los procesadores. En particular, los pro-
gramas transformados realizaran las tareas siguientes: calcular los tamanos de los
datos de entrada; usar dichos tamanos para evaluar las funciones de coste; esti-
mar los overheads debidos al lanzamiento en paralelo de tareas y al scheduling;
decidir si las tareas se ejecutan en paralelo o secuencialmente; decidir si se debe

de continuar o no haciendo control de granularidad, etc.

2.2. Analisis de coste de programas logicos

Ahora discutiremos el problema del analisis de coste en el contexto de los
programas légicos. Distinguiremos entre los casos de paralelismo conjuntivo y

disyuntivo.
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2.2.1. Analisis de coste para el paralelismo conjuntivo

En el paralelismo conjuntivo a nivel de objetivo las unidades que se paraleli-
zan son los objetivos. Hemos desarrollado un anélisis de cotas inferiores de coste
(el cual ademés incluye un andlisis de no fallo). Dicho anélisis se describe deta-
lladamente en el capitulo 3 (y ademds esta publicado en el articulo [DLGHL97]),

por lo que referimos al lector a dicho capitulo.

En el analisis de cotas inferiores de coste, la informacién acerca de qué llama-
das no fallaran es de vital importancia, ya que de no disponer de la misma habria
que asumir que una determinada llamada puede fallar al realizarse la unificacién
con la cabeza de una clausula, en cuyo caso el coste de la llamada es nulo. Por ello
nos vimos obligados a desarrollar un analisis que proporcionase dicha informaciéon

de no-fallo, el cual se describe en detalle en el capitulo 4.

Un anélisis de cotas superiores (no triviales) de objetivos se describe en [DL93].
Es muy similar y mas “simple” que el de cotas inferiores. Una de las causas de
esta simplicidad es que no utilizamos ningtin andlisis de no-fallo (como se realiza
en el célculo de cotas inferiores), y asumimos que cada literal del cuerpo de una
clausula no fallarda. Como en la pactica es mas frecuente que un literal no falle,
las cotas superiores calculadas bajo esta suposicion, en general, son no triviales y
se aproximan razonablemente al coste real. Ademads, también suponemos que se
ejecutan todas las clausulas de un predicado (independientemente de si se requie-
ren o no todas las soluciones). Esto hace que en el caso de que se requieran todas
las soluciones, las cotas superiores calculadas sea no triviales. En contrapartida,
cuando solo se requiere una solucion, en algunos casos esta suposicién puede dar

lugar a cotas superiores muy “grandes”.
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2.2.2. Analisis de coste para el paralelismo disyuntivo

El caso del paralelismo disyuntivo es similar al del paralelismo conjuntivo
salvo que aqui las unidades que se paralelizan son ramas de computacién en
lugar de objetivos. Sin embargo, los andlisis de coste de las secciones previas
pueden adaptarse teniendo en cuenta simplemente la “continuacion” de los puntos
de eleccion en consideracién. A modo de ejemplo, consideremos una clausula
h:— ...,L,Ly,...,L,.. Supongamos que el predicado del literal L es p, y que
la definicién del predicado p tiene “c” clausulas “elegibles” {Cly,...,Cl.}, en
donde Cl; = h; :— b;. En la ejecucion paralela disyuntiva del literal L, las “c”
alternativas (cada una de ellas corresponde a una clausula del predicado p) y sus
continuaciones (el resto de los L;, 1 < i < n, y los otros objetivos desde L, hasta
L. que aparecen después de ellos en el resolvente en el momento en el que L es el
literal més a la izquierda) se ejecutan en paralelo. Denotemos como Costy, (z) y
Costr,(z) el coste de la clausula Cl; y del literal L; respectivamente, entonces el
coste de la alternativa correspondiente a la clausula C'l;, denotada por Cost., se
puede calcular de la forma siguiente: en el caso de que estemos calculando cotas
inferiores tenemos que Costl, (z) = Costl, (x)+ in: Costle (x), si estd garantizado
que la clausula Cl; no fallarda y m es el literal];és a la izquierda para el que
podemos garantizar que no fallard; o, alternativamente, Cost, (x) = Costl, (z),
si no se puede garantizar que la clausula Cl; no fallard. Por otra parte, en el

k
célculo de cotas superiores tenemos que Costy, (v) = Costy, (z) + X Costy (z).
i=1

La determinacién de los literales desde L, ., hasta L, las continuaciones de
las clausulas consideradas, no se pueden obtener directamente a partir del grafo
de llamadas en el caso de que existan predicados recursivos que incorporen la
optimizacién de tltima llamada (o recursividad de cola). El problema es que
mientras que las llamadas que no son recursivas por la cola que aparecen en

el cuerpo de un procedimiento vuelven al “llamador”, debido a la optimizacion
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de ultima llamada, una llamada recursiva por la cola puede que no vuelva a su
“llamador”, sino al procedimiento antecesor mas préximo que hizo una llamada
no recursiva por la cola. Por tanto, mientras que para llamadas no recursivas por
la cola, la transferencia del control del llamador al llamado y que luego es devuelto
en sentido contrario, es evidente a partir del grafo de llamadas del programa, no
ocurre lo mismo para el caso de llamadas recursivas por la cola. Para abordar
este problema, dado un programa, construimos una gramatica libre de contexto

de la forma siguiente: para cada clausula del programa

p(t) :— Guard | qi(t1),. .., qn(tn)

la gramatica contiene una produccién
P—qLigLl ... L1 qn

en donde los L;, que son etiquetas correspondientes a las continuaciones de pro-
cedimientos, son los simbolos terminales de la gramatica. A continuacion calcu-
lamos los conjuntos de CONTINUACION (FOLLOW sets) para esta gramati-
ca [ASUS6|: para cualquier predicado p, FOLLOW(p) da el conjunto de conti-

nuaciones posibles para p.

2.3. Control de granularidad en programacion
légica para el paralelismo conjuntivo

En esta seccién utilizaremos un ejemplo para explicar intuitivamente en
qué consiste la transformacion béasica de un programa que se realiza en nuestro
enfoque, ya que una presentacion formal haria, innecesariamente, la exposicién

més compleja.?

3 Aunque el presentar la técnica propuesta en términos de una transformacién fuente-fuente

es conveniente por claridad y porque es una técnica de implementacién viable, obviamente,
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Ejemplo 2.3.1 Considérese el predicado q/2 definido en el ejemplo 2.1.1, y el

predicado r/2 definido de la forma siguiente:

r(ll, [D.
r([XIRX], [X2|RX1]) :- X1 is X * 2, X2 is X1 + 7, r(RX, RX1).

y el objetivo paralelo: ..., qX, Y) & r(X, Z), ..., en el que los literales
q(X, Y) y r(X, Z) se ejecutan en paralelo, como indica la conectiva & (conjun-
cién paralela) [HGI1].

Suponiendo que el primer argumento de r/2 es un argumento de entrada, las
funciones de coste de q/2 y r/2 son Cost,(n) =2 n+ 1y Cost,(n) =3 n+1
respectivamente. Supongamos que hay un nimero de procesadores p > 2. De
acuerdo con el teorema 2.1.2, el objetivo anterior puede transformarse de forma

segura en:

., length(X, LX),
Cost_q is LX * 2 + 1,
Cost_r is LX * 3 + 1,
(Cost_q > 15, Cost_r > 156 —>
qX, V) & rX, 2)

X, V), r(X, 2)),

en donde se supone un valor para el umbral (T'hres*) de 15 unidades de computo,
las variables Cost_q y Cost_r denotan el coste de la ejecucién (secuencial) de los
objetivos q(X, Y) y r(X, Z) respectivamente, y LX denota la longitud de la lista

X. O

las transformaciones pueden realizarse también a un nivel méas bajo, para reducir ain mas los

“overheads” en tiempo de ejecucién.
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2.4. Control de granularidad en programacion
légica para el paralelismo disyuntivo

Consideremos el cuerpo ..., L, Lq,...,L,. de una clausula del ejemplo de la
seccién 2.2.2. Dicho cuerpo se puede transformar para realizar control de granu-
laridad de la forma siguiente: ..., (cond — L' ; L), Ly,...,L,. En donde L’ es
la versién paralela de L, y se crea reemplazando el nombre del predicado de L
(p) por otro, por ejemplo p’, tal que p’ es la version paralela de p, y se obtiene a
partir de p reemplazando el nombre del predicado p por p’ en todas las cldusulas
de p. p’ se declara entonces como “paralelo” mediante la directiva apropiada. Si
cond se cumple, entonces el literal L’ (versiéon paralela de L) se ejecuta, en otro
caso se ejecuta L.

Un problema que presenta el uso de una directiva para expresar paralelismo
a nivel de predicado es que o bien todas o ninguna de las clausulas se ejecutan en
paralelo. Dado que puede haber diferencias de costes entre diferentes clausulas,
esto puede acarrear un balance de carga peor, por tanto, una opcién mejor puede
ser el uso de una declarativa que nos permita especificar grupos (clusters) de
clausulas tales que las clausulas de un grupo se ejecutan secuencialmente, y grupos
diferentes se ejecutan en paralelo. De esta forma, se pueden tener varias versiones
paralelas de un predicado, y cada una de ellas se ejecuta si se cumple una condicién
determinada. El siguiente ejemplo ilustra esta propuesta, en donde una llamada

apen ...,p, q, r.y el predicado p se transforman de la forma siguiente:

., (cond_1 -> pl ; cond_2 -> p2; p), q, T.

p:- ql, 92, g93. pl:-ql, 92, 93 // p2:- ql, g2, g3 //
p:- rl, r2. pl:-rl, r2 // p2:- rl, r2.
p:— sl, s2. pl:- s1, s2. p2:- s1, s2.

P. pl. pP2.
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En este ejemplo, la directiva // declara tres grupos para el predicado p1: el pri-
mero y el segundo estan compuestos de las cldusulas primera y segunda respecti-
vamente, y el tercer grupo compuesto por las cldusulas tercera y cuarta (estas dos
cldusulas se ejecutan, o exploran, secuencialmente). Ademés, para el predicado p2
tenemos dos grupos: el primero compuesto por la primera clausula y el segundo

compuesto por las clausulas segunda, tercera y cuarta.

2.5. Reduccioén del coste del control de granula-

ridad

Inevitablemente, las transformaciones propuestas introducen nuevos costes en
la ejecucion. Por tanto, seria deseable reducir estos costes lo maximo posible. Con
esta finalidad proponemos optimizaciones, las cuales incluyen simplificacion de
tests, calculo eficiente del tamano de términos, y parar el control de granularidad
cuando podamos determinar que un objetivo no producird tareas candidatas para
su ejecuciéon paralela, en cuyo caso se ejecuta una version que no realiza control
de granularidad.

Antes de comenzar la discusion de las optimizaciones que proponemos, ne-
cesitamos definir algunos términos. En primer lugar, recordamos la nocién de
“tamano” de un término. Se pueden utilizar varias métricas para determinar el
“tamano” de un término, p.e., nimero de nodos en un término (term-size), pro-
fundidad del término (term-depth), longitud de lista (list-length), valor entero
(integer-value), etc. [DL93]. La métrica apropiada para una situacién determina-
da, generalmente se puede determinar examinando las operaciones que realiza el
programa. Sea |- |,, : H — N una funcién que hace corresponder a los términos
totalmente instanciados (e.d. “ground”) su tamano de acuerdo con alguna métri-

ca especifica m, en donde H denota el Universo de Herbrand, e.d. el conjunto de
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términos “ground” del lenguaje, y N, denota el conjunto de los nimeros natu-
rales aumentado con el simbolo especial 1, que significa “no definido”. Algunos
ejemplos de dichas funciones son “list_length”, que asigna a las listas “ground”
sus longitudes, y a todos los demés términos “ground” el simbolo L; “term size”,
que asigna a cada término “ground” el nimero de constantes y simbolos de fun-
cién que aparecen en él; “term_depth”, que asigna a cada término “ground” la
profundidad de su representacién en arbol; etc. Por tanto, |[a,b]|ist tength = 2,
en cambio |f(a)|ust_tength = L. Extendemos la definicién de | - |,,, a tuplas de
términos de la manera obvia, definiendo la funcién Siz,, : H" — N ", tal que
Sizm((t1, -y tn)) = ([t1lmy - - -, [tn|m). Supongamos que I y I’ denotan dos tuplas
de términos, ® un conjunto de sustituciones y 6 una sustitucién. Supongamos
ademas que definimos el conjunto de estados correspondientes a un punto de-
terminado de una clausula, como aquellos estados cuyo objetivo que estda mas a
la izquierda en el resolvente corresponde al literal que hay después de ese punto
de programa. También definimos el conjunto de sustituciones en ese punto de la

clausula de manera analoga.

Definicién 2.5.1 [Funcién comp|] Dado un estado s; correspondiente a un punto
de una clausula p, la sustitucién actual € correspondiente a ese estado, y otro
punto de cldusula py, definimos comp(6, py) como el conjunto de sustituciones en

el punto ps que corresponden a estados que estan en la misma derivaciéon que s;.

Definicién 2.5.2 [Tamanos directamente calculables|] Consideremos un conjunto
® de sustituciones en el punto de la clausula p; y otro punto de clausula ps.
Sizm(I') es directamente computable en py a partir de Siz,(I) con respecto
a ¢ si existe una funcién (computable) ¢ tal que para todo 6, §', 0 € &, y
0" € comp(0,p2), Sizy,(16) esta definido y Siz,, (I'0") = 1 (Siz,(16)). n
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Definicién 2.5.3 [Equivalencia de expresiones] Dos expresiones 'y E’ son equi-
valentes con respecto al conjunto de sustituciones ® si para todo 6 € & Ef de-

vuelve el mismo valor que E’6 al evaluarse. n

2.5.1. Simplificacion de tests

Informalmente, podemos ver la simplificacion de tests de la forma siguiente: el
punto de partida es una expresion que es una funciéon del tamano de un conjunto
de términos. Intentamos encontrar una expresion que sea equivalente a ella pero
que sea una funcién que dependa de un conjunto menor de términos. Ademas,
aplicamos simplificaciones aritméticas estandar a esta expresion. Dado que esta
nueva expresion tendra menos variables, la simplificacion serd mas facil y la ex-
presion simplificada correspondiente serd menos costosa de calcular. Describimos
a continuacion la nocion de simplificacion de expresiones formalmente. Conside-
remos el conjunto de sustituciones ®’ en el punto de cldusula py, justo antes de
la ejecucién del objetivo ¢. Supongamos que tenemos una expresion E(Siz,,(I"))
para evaluar en p,. El objetivo es encontrar un punto de programa p; y una tu-
pla de términos I tal que Siz,,(I') es directamente computable en p, a partir
de Siz,(I) con respecto a ® con la funcién v, en donde ® es el conjunto de
sustituciones en el punto de clausula p; y, o bien p; = p, 0 p; precede a py y
E(Siz,(I")) aparece después de p;. Tenemos que E(1(Siz,,(I)) es equivalente
a E(Sizy,(I") con respecto a ®’. Entonces podemos calcular una expresiéon E’
que es equivalente a E(¢(Siz,(I)) (mediante simplificaciones) con respecto a ®’
y cuyo coste de evaluacién es menor que el de E(¢(Siz,(I)). Con el siguiente

ejemplo ilustramos este tipo de optimizacién.

Ejemplo 2.5.1 Consideremos el objetivo ..., q(X,Y) & r(X, Z), ... enel
ejemplo 2.3.1. En este ejemplo I = I’ = (X); Siz(I') es directamente computable

a partir de Siz(I) con respecto a ® con v, en donde 1 es la funcién identi-
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dad. Siz(160) esta definida para todo 6 en ®, ya que X estd ligada a una lista
“ground”. Por tanto, tenemos que para todo 6 € ® y para todo 6" € comp(0, ps),
Siz(1'0") = (Siz(10)). E(Siz(I)) = max(2 Siz(X) + 1,3 Siz(X)+ 1)+ 15 <
2 Siz(X) 4+ 14 3 Siz(X) + 1. Calculemos ahora E’. Tenemos que para todo
6 € @, max(2 Siz(X)+ 1,3 Siz(X) + 1) = 3 Siz(X) + 1, por tanto tenemos
35iz(X)+1+15 <2 Siz(X)+ 1+ 3 Siz(X) + 1 la cual puede simplificarse
a 15 < 2 Siz(X) + 1 y posteriormente a 7 < Siz(X) que es E’. Usando esta
expresién conseguimos un programa transformado mas eficiente que el del ejem-
plo 2.3.1:
., length(X, LX),
X > 7 —>
aX, V) & r(X, 2)

qX, O, rX, 2)),

En algunos casos, la simplificacion de tests evita el tener que evaluar funciones
de coste, de modo que los tamanos de términos se comparan directamente con
algin umbral. Supongamos que tenemos un test de la forma Cost,(n) > G en
donde G es un nimero y Cost,(n) una funcién mondtona de coste que depende
de una variable, para algin predicado p. En este caso, podemos encontrar un
valor k tal que Cost,(k) < Gy Cost,(k+ 1) > G, de modo que la expresion

Costy(n) > G se puede simplificar a n > k.

2.5.2. Interrupcion del control de granularidad

Una optimizacién importante encaminada a reducir el coste del control de
granularidad se basa en detectar cuando se cumple recursivamente una invariante

sobre la condicién para realizar paralelizacion /secuencializacién y ejecutar en esos
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casos una version del predicado que no realiza control de granularidad y que

ejecuta de la forma apropiada que corresponde a la invariante.

Ejemplo 2.5.2 Consideremos el predicado gsort/2 definido de la forma siguien-
te:
gsort([1, [1).

gsort([First|L1], L2) :- partition(First, L1, Ls, Lg),
(gsort(Ls, Ls2) & gsort(Lg, Lg2)),
append(Ls2, [First|Lg2], L2).

La transformacién siguiente realizara control de granularidad basado en la con-
dicién dada en el teorema 2.1.2 y la deteccién de una invariante (los tests se han
simplificado ya — omitimos los detalles — de forma que los tamanos de los datos

de entrada se comparan directamente con un umbral):

g_gsort([1, [1).
g_qgsort([First|L1], L2) :-
partition(First, L1, Ls, Lg),
length(Ls, SLs), length(Lg, SLg),
(SLs > 20 -> (SLg > 20 -> g_qgsort(Ls, Ls2) & g_gsort(Lg, Lg2);
g_qgsort(Ls, Ls2) , s_qgsort(Lg, Lg2))
; (SLg > 20 -> s_gsort(Ls, Ls2) , g_gsort(Lg, Lg2);
s_gsort(Ls, Ls2) , s_gsort(Lg, Lg2))),
append(Ls2, [First|Lg2], L2).

s_gsort([], [1).

s_gsort([First|L1], L2) :-
partition(First, L1, Ls, Lg),
s_gsort(Ls, Ls2), s_gsort(Lg, Lg2),
append (Ls2, [First|Lg2], L2).
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Noétese que si el tamano del dato de entrada es menor que el umbral (20 uni-
dades de cémputo en este caso®) entonces se ejecuta una versiéon (secuencial)
que no realiza control de granularidad. Esto se basa en la detecciéon de una in-
variante recursiva: en subsecuentes recursiones este objetivo no producira tareas
con tamanos mayores o iguales que el umbral, y por tanto, para todas ellas, la
ejecucion debe realizarse secuencialmente y obviamente no se necesita realizar
ningun control de granularidad. En [GH91] se describen técnicas para detectar

tales invariantes. O

2.5.3. Reduccidn del coste del calculo de tamanos

El enfoque estdandar dado al problema del calculo de tamanos consiste en
recorrer explicitamente los términos, utilizando predicados predefinidos como
length/2. Sin embargo, dicho calculo puede ademas realizarse de otras formas

que potencialmente reducen el coste en tiempo de ejecucion:

1. En caso de que los tamanos de datos de entrada a los subobjetivos en el
cuerpo que son candidatos para ejecucion paralela, sean directamente com-
putables a partir de los de la cabeza de la cldusula (como ocurre por ejemplo
en el programa “Fibonacci” cldsico — véase el ejemplo 2.7.1) dichos tamanos
pueden calcularse realizando una operacion aritmética. Los tamanos de los
datos de entrada los pueden suministrar las cabezas de las clausulas me-

diante el uso de argumentos adicionales.

2. En otro caso el calculo de tamanos de términos puede simplificarse mediante

la transformacion de ciertos procedimientos para que calculen los tamanos

4Este umbral de determina experimentalmente, tomando el valor medio resultante de varias

ejecuciones.



42 Metodologia para el control de granularidad

de los términos “sobre la marcha” [LGH95]. Esta técnica de transformacion

se describe detalladamente en el capitulo 5.

3. En los casos en donde los tamanios de los términos se comparan directamente
con un umbral no es necesario recorrer totalmente los términos, sino hasta

el punto en el cual se alcanza el umbral.

2.6. Estimacion del coste del control de granu-

laridad

Como resultado de las simplificaciones propuestas en las secciones anteriores,
se pueden generar tres versiones diferentes para un predicado: secuencial, paralela
sin control de granularidad, y paralela con control de granularidad. En esta sec-
cién abordamos el problema de como hacer la seleccién entre éstas. Podemos ver
este problema de forma analoga al del problema original de decidir entre ejecu-
cion paralela y secuencial, ya tratado en la seccion 2.1, pero en este caso tenemos
el problema adicional de decidir si se realiza o no control de granularidad. Sean
T, T,, y T, los tiempos de ejecucién de las versiones secuencial, paralela, y con
control de granularidad respectivamente del predicado correspondiente a una lla-
mada determinada. El problema original tratado en la seccién 2.1 puede verse
como determinar min(7Ts,T,,T,). De nuevo, esto no se puede calcular antes de
la ejecucion de los objetivos y otra vez mas nos vemos forzados a calcular una
aproximacion basada en heuristicas o en condiciones suficientes. Como hicimos
anteriormente adoptamos el ultimo enfoque, e.d. utilizar condiciones suficientes,
las cuales intentaremos calcular en principio para cada una de los seis posibles
casos: T, < Ty, T, <T,, T, <T, T, <T, T, <T,y T, <T, Ya que sélo
podemos aproximar estas condiciones, un problema importante es la decisién to-

mada cuando no podamos probar que se cumple alguna de estas condiciones. Una
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posible solucién es tener una relacion de orden predeterminado, la cual se usa a
menos que se pueda demostrar que se cumple otra relacion. Esto corresponde a
los dos casos de “secuencializaciéon por defecto” o “paralelizacién por defecto”
que ya estudiamos en la seccion 2.1, y en donde solamente considerdbamos una
condicion. Por ejemplo, una ordenacién por defecto podria ser: T, < T, < T,
la cual expresa la suposicion de que el tiempo de ejecucion 6ptimo se consigue
cuando la ejecucion se realiza en paralelo con control de granularidad a menos
que se pueda demostrar lo contrario. Ademas, los objetivos se ejecutan secuencial-
mente a menos que se pueda demostrar que la ejecucién paralela tardara menos
tiempo. Si forzamos que se cumpla la condicién de “sin-pérdida” (no-slow-down),
e.d. requerimos que no se exceda el tiempo de ejecucién secuencial, entonces, en
todas las relaciones de orden predeterminadas tenemos que tener que Ty < T, y
T, <T,.

Notese que estas relaciones de orden predeterminadas pueden ser parciales
en cuyo caso, tendremos que aplicar alguna heuristica en algiin punto. Podemos
determinar entonces el orden entre dos costes T y T» de la forma siguiente: Si T} y
T5 estan relacionados en la relacion de orden predeterminada, entonces calculamos
una condicién suficiente para demostrar el orden opuesto; en otro caso, si se
cumple alguna condicién suficiente para probar algunas de las relaciones T < 15
o T, < Tj entonces elegimos la que corresponda; en otro caso podemos determinar
el orden mediante alguna heuristica. Una buena heuristica puede ser utilizar la
media entre las cotas inferiores y superiores que ya hemos calculado, o tomar la

media de los costes calculados para las diferentes clausulas de un predicado.

2.7. Determinacion de 7, y 7T, para una llamada

El problema de la determinacién de una cota para T lo hemos tratado ya en

las secciones previas, en donde asumiamos simplemente que 7}, era el mismo que
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T,, tomando como su aproximacién la cota opuesta a la usada para T,. Ahora
tratamos el problema de la determinacién més precisa de 7}, y también el de
la determinacién de T,. Por brevedad, presentaremos las técnicas mediante un

ejemplo.

Ejemplo 2.7.1 Consideremos una versién transformada gfib/2 del predicado
fib/2 la cual realiza control de granularidad en tiempo de ejecucién:
gfib(0, 0).
gfib(1, 1).
gfib(N, F):- N1 is N - 1, N2 is N - 2,
(N > 156 -> gfib(N1, F1) & gfib(N2, F2)
; sfib(N1,F1), sfib(N2,F2)), F is F1 + F2.

sfib(0, 0).

sfib(1, 1).

sfib(N, F):- N> 1, N1 is N - 1, N2 is N - 2,
sfib(N1, F1), sfib(N2, F2),
F is F1+4F2.

2.7.1. Coste de la ejecucion paralela sin control de granu-

laridad: 7,

Cotas superiores

En general es dificil dar una cota superior no trivial del coste de la ejecu-
cién paralela de un conjunto de tareas, ya que es dificil de predecir el nimero
de procesadores libres que estardn disponibles en tiempo de ejecucion. Noéte-

se que una cota superior trivial se puede calcular en algunos casos suponien-
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do que todos los objetivos que potencialmente se pueden ejecutar en parale-
lo se crean como tareas separadas pero todas ellas se ejecutan en un mismo
procesador. Consideremos el predicado fib/2 definido en el ejemplo 2.7.1. De-
notemos como Is el tamano del dato de entrada (primer argumento) y como
Tp(Is) el coste de la ejecucién paralela sin control de granularidad de una
llamada al predicado fib/2 para una entrada de tamano Is. Podemos plan-
tear la siguiente ecuacién en diferencias para la clausula recursiva de fib/2:
Tp“(Is) = CH(Is)+ Spaw*(Is)+ Sched"(Is)+Tp“(Is—1)+Tp"(Is—2)+C¥(Is)
para Is > 1, en donde Cy(Is) y Cy(Is) representan los costes de la ejecucién se-
cuencial de los literales antes y después de la llamada respectivamente, es decir,
Cy(Is) representa el coste de N1 is N-1,N2 is N-2 y C,(Is) el coste de F is
F1+F2. La solucién a esta ecuacion en diferencias da el coste de una llamada a
fib/2 para un dato de entrada de tamano Is. De los casos base obtenemos las

siguientes condiciones iniciales para las ecuaciones: Tp*(0) =1y Tp*(1) = 1.

Cotas inferiores

Una cota inferior trivial — teniendo en cuenta informacién de no-fallo, tal
y como se discute en el capitulo 3 y en [DLGHL97] — puede calcularse de la

forma siguiente: Tp!(Is) = Wé}EIS)

, en donde Wzi representa el trabajo realizado
por la ejecucién paralela sin control de granularidad de una llamada al predicado
fib/2 para una entrada de tamafio I's, y puede calcularse resolviendo la siguiente
ecuacién en diferencias: W}(Is) = Cj(Is) + Spaw'(Is) + Sched'(Is) + W}(Is —
1)+ W/(Is —2) + CL(Is) para Is > 1, con las condiciones iniciales: W}(0) = 1y
Wi(1) =1.

Como una alternativa, otro valor para T'p!(Is) puede obtenerse resolviendo la
siguiente ecuacién en diferencias: T'p'(Is) = C}(Is) + Spaw'(Is) + Sched'(Is) +
Tp'(Is — 1) + CL(Is) para Is > 1, con las condiciones iniciales: Tp'(0) = 1y
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Tp'(1) = 1. En este caso, consideramos un ntimero infinito de procesadores. Ya

que en cada “bifurcacién” (fork) hay dos ramas, se elige la més larga de ellas

(Tp*(Is —1)).

2.7.2. Coste de la ejecucion con control de granularidad:

Tg
Cotas superiores

Podemos plantear la siguiente ecuacién en diferencias para la clausula recur-
siva de £ib/2: T)'(Is) = Cy/(Is) +Test"(Is)+ Spaw"(Is) + Sched"(Is) +T;'(Is —
1)+ Ty (Is—2)+ Cg(Is) para Is > 15. Asumimos que todos los objetivos poten-
cialmente paralelos se crean como tareas separadas pero todas ellas se ejecutan
en un mismo procesador, como hemos supuesto en la seccién 2.7.1.

Para una llamada con Is = 15 no hay coste (overhead) asociado con la eje-
cucion paralela ya que la ejecucion se realiza secuencialmente, de modo que ob-
tenemos las siguientes condiciones iniciales: T,/(15) = Test*(15) + T's*(15); y
T} (Is) = Ts"(15) para Is < 15, en donde T's*(15) denota una cota superior del
tiempo de ejecucion secuencial de una llamada a £ib/2 con un dato de entrada

de tamano 15.

Cotas inferiores

Podemos calcular una cota inferior trivial (teniendo en cuenta informacién de
l
Wy (Is)

no-fallo) de la forma siguiente: T}, (Is) = , en donde W representa el trabajo
realizado por la ejecucion con control de granularidad de una llamada a fib/2
para un dato de entrada de tamano Is, el cual lo podemos calcular resolviendo
la siguiente ecuacién en diferencias: W(Is) = Cj(Is) + Test'(Is) + Spaw'(Is) +

Sched'(Is)+W/}(Is—1)+Wl(Is—2)+ CL(Is) para Is > 15, con las condiciones
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iniciales: W}(15) = Test'(15) 4+ Ts'(15), y Wj(Is) = Ts'(15) para Is < 15, en
donde T's'(15) denota una cota inferior del tiempo de la ejecucién secuencial de
una llamada a £ib/2 con un dato de entrada de tamano 15.

Otro valor para Té([ s) puede obtenerse resolviendo la siguiente ecuacién en
diferencias: T(Is) = Cy(Is) + Test'(Is) 4+ Spaw'(Is) 4+ Sched'(Is)+Tj(Is—1) +
CL(Is) para Is > 15, con las condiciones iniciales: T(15) = Test'(15) + Ts'(15),
y Ti(Is) = T's'(15) para I's < 15.

Cuadro 2.1: Resultados experimentales para programas en el sistema &-Prolog.

programas seq | ngc gc gct gcts gctss
fib(19) 1.839 | 0.729 1.169 0.819 0.819 0.549
(O=m) 1 -60 % -12% -12% +24 %
fib(19) 1.839 | 0.970 1.389 1.009 1.009 0.639
(0=5) 1 -43 % -4.0% -4.0% +34 %
hanoi(13) 6.309 | 2.509 2.829 2.419 2.399 2.399
(O=m) 1| -128% | +3.6% +4.4% +4.4%
hanoi(13) 6.309 | 2.690 2.839 2.439 2.419 2.419
(0=5) 1 -5.5% | +93% | +101% | +10.1%
unb_matrix | 2.099 | 1.009 1.339 1.259 0.870 0.870
(O=m) 1[-32.711% | -24.78% | +13.78 % | +13.78 %
unb_matrix | 2.099 | 1.039 1.349 1.269 0.870 0.870
(0=5) 1(-29.84% | -22.14% | +16.27% | +16.27%
gsort(1000) | 3.670 | 1.399 1.790 1.759 1.659 1.409
(O=m) 1 -28 % -20 % -19% -0.0%
gsort(1000) | 3.670 | 1.819 2.009 1.939 1.649 1.429
(0O=5) 1 -11% -6.6 % +9.3% +21%
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Cuadro 2.2: Resultados experimentales para programas en el sistema Muse.

programas seq ngc | gctss opt e es

queens(8) 17.019 | 2.090 | 1.759 | 1.702 | +15.84% | +86.83%

domino(12) | 37.049 | 4.459 | 4.139 | 3.705 | +7.18% | +42.43%

series 22.429 | 7.360 | 4.860 | 2.243 | +33.97% | +48.86 %

farmer 17.929 | 2.170 | 2.149 | 1.793 +0.97% +5.57%

2.8. Resultados experimentales

Hemos desarrollado un prototipo de un sistema control de granularidad ba-
sado en las ideas descritas. El prototipo actual presenta dos inconvenientes: sélo
considera el caso de paralelismo independiente conjuntivo a nivel de objetivo,
y utiliza un analizador de tipos cuya precisién no es suficiente en algunos ca-
sos. A pesar de esto, es capaz de realizar un control de granularidad totalmente
automatico en tres de los cuatro programas de prueba utilizados (fib, hanoi, y
gsort). Los resultados se muestran en la tabla 2.1. Para el otro programa de
prueba (unb_matrix) y para el caso de paralelismo disyuntivo hemos tenido que
anotar a mano los programas siguiendo los algoritmos presentados y suponien-
do que contabamos con la tecnologia actual de inferencia de tipos mas precisa
que la incorporada actualmente al prototipo. Estos resultados se muestran en las
tablas 2.1 y 2.2. Creemos que completando la implementacion para el caso del
paralelismo disyuntivo e incorporando uno de los anélisis de tipos existentes mas
precisos, es posible también realizar un control de granularidad completamente
automatico para este caso, y que los resultados obtenidos por el sistema pueden
suponer una mejora importante en los tiempos de ejecucion.

En primer lugar hemos probado el sistema de control de granularidad con

el sistema &-Prolog [HG91], un sistema paralelo para Prolog, en una méaquina
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multiprocesador Sequent Symmetry utilizando 4 procesadores. Los resultados del
control de granularidad se muestran en la tabla 2.1 (los tiempos de ejecucion
vienen dados en segundos). Hemos probado cuatro programas representativos y
utilizado dos niveles de costes de creaciéon y lanzamiento de tareas en paralelo
(O): minimo (m), que representa el coste del sistema de memoria compartida
&-Prolog (el cual es muy pequeno — unos pocos microsegundos), y un coste (el
sistema &-Prolog permite anadir costes de creacion de tareas arbitrarios en tiem-
po de ejecucién mediante un “switch”) de 5 milisegundos (5), el cual se puede
considerar representativo de un sistema de memoria jerarquica o una implemen-
tacion eficiente de un multicomputador con una red de interconexién muy rapida.
El programa unb matrix realiza la multiplicaciéon de dos matrices, una de 4 x 2
y la otra de 2 x 1000. Los resultados vienen dados para varios niveles de op-
timizacion del proceso de control de granularidad: control de granularidad sin
ninguna optimizacién (gc), incorporando simplificacién de tests (gct), incorpo-
rando la interrupcién del control de granularidad (gcts), e incorporando el célculo
de tamanos “sobre la marcha” (gctss). Ademds se muestran los resultados para
la ejecucién secuencial (seq) y la ejecucién paralela sin control de granularidad
(ngc) para poder compararlas. Las ganancias obtenidas se han calculado respecto
a ngc. La importancia de las optimizaciones propuestas se pone de manifiesto por
el hecho de que las ganancias se van incrementando a medida que se van incor-
porando optimizaciones. Ademads, y exceptuando el caso de gsort en un sistema
con un coste muy bajo de creacion de tareas paralelas, las versiones totalmente
optimizadas son bastante mas eficientes que las que no realizan ningtin control
de granularidad. Es de destacar que las situaciones que se han estudiado corres-
ponden a maquinas de memoria compartida, y que tienen un coste pequeno de
creacion de tareas en paralelo, es decir, en condiciones en donde el control de

granularidad es menos ventajoso. Por tanto, estos resultados pueden verse como
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cotas inferiores de la mejora potencial debida al control de granularidad. Obvia-
mente, en sistemas con mayores costes de creacion de tareas, tales como sistemas

distribuidos, las ganancias pueden ser mucho mayores.

Respecto al paralelismo disyuntivo, en la tabla 2.2 se presentan resultados
del control de granularidad (los tiempos de ejecucién vienen dados en segundos)
para programas de prueba ejecutados en el sistema Muse [AK90] utilizando 10
agentes, y una maquina multiprocesador Sequent Symmetry con 10 procesadores.
queens(8) calcula todas las soluciones del problema de las 8 reinas. domino(12)
calcula todas las secuencias legales de 12 dominds. series calcula una serie cuya
expresion es una disyuncion de series. farmer es un puzle de ECRC. Los resulta-
dos corresponden a las versiones totalmente optimizadas, las cuales realizan con-
trol de granularidad (gctss), la ejecucion secuencial (seq) y la ejecucién paralela
sin control de granularidad (ngc) de forma que se puedan comparar. opt es una

cota inferior del tiempo de ejecucién éptimo, e.d. opt = 53, ey = nge—getss ()0,
ngc

ngc—gctss

V€2 = Tt opt X 100 indica el porcentaje de tiempo ahorrado con respecto a la

ejecucion paralela sin control de granularidad y el tiempo de la ejecucién para-
lela ideal respectivamente, cuando se realiza control de granularidad. Notese que
algunos programas no presentan el suficiente paralelismo inherente como para
alcanzar este tiempo ideal de ejecucién incluso cuando no haya ningin tipo de
coste asociado con la ejecucion paralela. La razon por la cual utilizamos estas
dos métricas es que el sistema Muse ejecutaba muy eficientemente los programas
de prueba seleccionados. Esto se debe a que el “scheduler” de Muse realiza un
control implicito de paralelismo dependiendo de la carga del sistema. Por tanto,
los beneficios potenciales de la aplicacion de nuestro control de granularidad eran
muy limitados. Estas métricas nos permiten llegar a la conclusion de que los re-
sultados son de hecho muy buenos, ya que logran una parte significativa de los

beneficios potenciales. Nétese ademas que las situaciones estudiadas correspon-
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den a maquinas pequenas de memoria compartida, y que por tanto, como en el
caso del paralelismo conjuntivo, los resultados pueden verse como cotas inferiores

de la mejora potencial debida al control de granularidad.

2.9. Conclusiones del capitulo

Hemos desarrollado completamente (e integrado
en el sistema ciaopp [HBPLG99, HBCT99]) un sistema automético de control
de granularidad para programas légicos basado en el esquema de andlisis y trans-
formacion de programas, en el cual se realiza tanto trabajo como sea posible en
tiempo de compilacion.

Hemos discutido los muchos problemas que surgen en la realizacion del control
de granularidad (para los casos en los que se dispone de informacién de cotas
inferiores y superiores de coste) y dado soluciones a los mismos con la suficiente
generalidad para que los resultados obtenidos puedan aplicarse a otros sistemas,
no necesariamente de programacion logica, y para diferentes modelos de ejecucién.
Creemos por tanto que los resultados presentados son de interés para su posible
aplicacion a otros lenguajes de programacion paralelos.

Ademas hemos hecho una evaluacion de las técnicas de control de granularidad
para los casos de paralelismo conjuntivo y disyuntivo en los sistemas &-Prolog y
Muse respectivamente, y hemos obtenido resultados esperanzadores.

De los resultados experimentales se desprende que no es esencial obtener el
mejor tamano de grano para un problema en concreto, sino que existe una cierta
holgura en cuanto a la precision con la que se calcula el mismo. Esto nos sugiere
que los compiladores podrian realizar un control de granularidad automatico que
sea 1til en la practica.

Podemos concluir que el andlisis/control de granularidad es una técnica parti-

cularmente prometedora ya que tiene el potencial de hacer posible la explotacién
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automatica de arquitecturas paralelas, tales como estaciones de trabajo en una

red de drea local (posiblemente de alta velocidad).



Capitulo 3

Analisis de cotas inferiores del

coste de procedimientos

Generalmente se reconoce que la informacién sobre los costes de tiempos de
ejecucion pueden ser utiles para una gran variedad de aplicaciones, entre las cuales
se incluyen la transformacion de programas, el control de granularidad durante
la ejecucion paralela [LGHD96, DLH90, ZTD*92, HLA94, RM90, Kap88], vy la
optimizacion de consultas en bases de datos deductivas [DL90]. En el contexto de
la programacion logica, la mayor parte del trabajo realizado hasta la fecha sobre
estimacion de coste en tiempo de compilacion se ha centrado en la obtencién
de cotas superiores [DL93|. Sin embargo, en muchas aplicaciones es interesante
trabajar con cotas inferiores [DLGHLI7], como por ejemplo en la realizacién de

control de granularidad en sistemas paralelos distribuidos.

A modo de ejemplo, consideremos una implementacién de Prolog con memoria
distribuida. Supongamos que el trabajo necesario para lanzar un objetivo en un
procesador remoto es de 1.000 instrucciones, y que somos capaces de inferir que
una llamada a un procedimiento no realizara mas de 5.000 instrucciones. Esto

nos sugiere que puede que valga la pena ejecutar esta llamada en un procesador

33
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remoto, pero no nos asegura que no se producira una pérdida de eficiencia con
respecto a la ejecucién secuencial (la llamada podria terminar después de realizar
s6lo un nimero pequeno de instrucciones). Por otra parte, si sabemos que una
llamada realizara al menos 5.000 instrucciones, podemos asegurar que merece la
pena ejecutar la tarea en un procesador remoto. Por lo tanto, aunque es mejor
tener informacion sobre cotas superiores que no disponer de ninguna, las cotas
inferiores pueden ser mucho maés tutiles que las superiores.

En el andlisis de cotas inferiores, la informacién acerca de qué llamadas no
fallaran es de vital importancia, ya que de no disponer de la misma habria que
asumir que una determinada llamada puede fallar al realizarse la unificacién con
la cabeza de una clausula, en cuyo caso el coste de la llamada es nulo. Por ello nos
vemos obligados a desarrollar un analisis que proporcione dicha informacién, el
cual se describe en detalle en el capitulo 4. En éste nos centramos en la estimacion
de cotas inferiores del coste de procedimientos, y sus contribuciones principales

son las siguientes:

1. Mostramos cémo se puede utilizar la informacién de no-fallo para inferir

cotas inferiores no triviales del coste de llamadas a procedimientos.

2. Mostramos cémo la informacion sobre el nimero de soluciones puede me-
jorar la estimacién de las cotas inferiores de coste en el caso de que se

requieran todas las soluciones de una llamada.

3. Mostramos cémo se pueden obtener cotas inferiores de coste para una clase

simple, pero comun, de predicados del tipo “divide y venceras”.

4. Comentamos una implementacién que hemos realizado del analisis de coste,

la cual hemos integrado en el sistema ciaopp [HBPLG99, HBC*99].

5. Finalmente mostramos (en la seccién 3.4), que las estimaciones sobre cotas
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inferiores hechas por dicha implementacién son bastante buenas, especial-

mente si consideramos que se trata de una herramienta automatica.

3.1. Analisis de cotas inferiores de coste cuando

se requiere so6lo una solucion

Si para cualquier computacion solamente se requiere una solucion, inicamente
es necesario saber si una computacién generara como minimo una solucion, e.d.,
no fallara. Asumiendo que disponemos de dicha informacién, por ejemplo usando
la técnica mencionada en la seccion previa, el analisis de coste puede realizarse

de la forma siguiente:

1. En primer lugar determinamos los tamanos relativos de ligaduras de varia-
bles en diferentes puntos de una cldusula calculando cotas inferiores de los
tamanos de los argumentos de salida en forma de funciones que dependen de
los pardmetros de entrada. Esto puede realizarse resolviendo (o estimando
cotas inferiores de) las ecuaciones en diferencias resultantes: el enfoque es
muy similar al discutido en [DL93], la tinica diferencia estriba en que mien-
tras que [DL93] calculaba cotas superiores de los tamanos de argumentos
utilizando la funcién maz sobre los tamanos de los datos de salida de di-
ferentes clausulas en un cluster, nosotros usamos la funcién min sobre las

clausulas para estimar cotas inferiores de los tamanos de los argumentos.

2. Una cota inferior del coste computacional de una clausula puede entonces
expresarse como una funcién del tamano del dato de entrada, en términos

de los costes de los literales del cuerpo de esa clausula.

Consideremos una clausula C' = ‘H :— By,..., B, . Sea n la r—tupla que

representa los tamanos de los r argumentos de entrada de la cabeza de la
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cldusula, y sean ¢1(n),...,¢,(n) (cotas inferiores de) los tamanos de los
argumentos de entrada de los literales del cuerpo By,..., B, respectiva-
mente. Supongamos que el coste de la unificaciéon con la cabeza y los tests
para esta clausula es al menos h(n), y sea Costp, (x) una cota inferior del
coste del literal del cuerpo B;. Entonces, si By es el literal mas a la derecha
del cuerpo para el cual podemos asegurar que no fallara, una cota inferior
del coste Costc(n) de la clausula C' para un dato de entrada de tamano n

h(n) —1—20051531.(@(71)) < Coste(n).

Si la clausula C' corresponde a un predicado que no falla, entonces tomamos

k=m.

3. Una cota inferior del coste Cost,(n) de un predicado p para un dato de

entrada de tamano n viene entonces dada por:
min{ Costc(n) | C € cl(p)} < Costy(n)
donde cl(p) denota el conjunto de las clausulas que definen p.

Como se discute en [DL93], la recursividad se trata expresando el coste de los
objetivos recursivos simbolicamente como una funcién del tamano de los datos
de entrada. A partir de aqui, podemos obtener un conjunto de ecuaciones en
diferencias que podemos resolver (o aproximar) para obtener una cota inferior
del coste de un predicado en términos del tamano de los datos de entrada.

Dado un predicado definido por m clausulas C1, ..., C,,, podemos mejorar la
precision de este analisis teniendo en cuenta que la clausula C; se ejecutara solo si
las cldusulas C1, . . ., C;_; fallan. Para un tamanio de entrada n, sea d;(n) la minima
cantidad de trabajo necesario para determinar que las clausulas C'y,...,C;_1 no

produciran ninguna solucién y que la clausula C; debe de ejecutarse: la funcion 9;
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tiene que tener en cuenta obviamente el tipo y coste del esquema de indexacion
usado en la implementacion subyacente. En este caso, la cota inferior para p puede

mejorarse de la forma siguiente:
min{ Costc,(n) +6;(n) | 1 <i<m} < Costy(n).

También podemos tener en cuenta el operador de poda (corte), de modo que
las cldusulas que estan después de la primera, la cual denominamos Cj, que justo
antes del corte tiene una secuencia de literales que no fallan, se ignoran, y la cota
inferior del coste del predicado es entonces el minimo de los costes de las clausulas

que preceden a la clausula C; y esta misma clausula.

3.2. Analisis de cotas inferiores de coste cuando

se requieren todas las soluciones

En muchas aplicaciones es razonable suponer que se requieren todas las so-
luciones. Por ejemplo, en una implementacién con memoria distribuida de un
sistema de programacion légica, el coste de mandar o recibir un mensaje puede
ser lo suficientemente grande como para que tenga sentido que una computacion
remota calcule todas las soluciones de una consulta y las devuelva en un solo
mensaje en lugar de enviar un gran nimero de mensajes, cada uno de ellos con-
teniendo una unica solucién. En tales casos, si disponemos de cotas inferiores del
niumero de soluciones, podemos mejorar bastante la estimacion del coste compu-
tacional de un objetivo—de hecho, como en el ejemplo de un sistema de memoria
distribuida, en algunos casos, el nimero de soluciones puede ser en si misma una
métrica razonable de coste.

Si obtenemos cotas inferiores del nimero de soluciones que pueden generar los

literales de una clausula (este problema estd resuelto en [DLGHL97]), podemos
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usar esta informacién para mejorar las estimaciones de cotas inferiores para el
caso en el que se requieren todas las soluciones de un predicado. Consideremos
una cldusula ‘p(z) : — By,..., B, en donde By es el literal més a la derecha para
el que podemos garantizar que no fallara. Sea n el tamano del argumento de en-
trada para la cabeza de la cldusula, y sean ¢1(n),. .., ¢, (n) (cotas inferiores de)
los tamanos de los argumentos de entrada para los literales del cuerpo By, ..., B,
respectivamente. Supongamos que el coste de la unificacién con la cabeza y de
los tests para esta cldusula es al menos h(n), y sea Costp,(x) una cota inferior
del coste del literal del cuerpo B;. Consideremos ahora el literal B;, en donde
1 <j < Ek+1, ed., estd garantizado que todos los predecesores de B; no fa-
llaran. EI nimero de veces que se ejecutard B; viene dado por el nimero total de
soluciones generadas por sus predecesores, e.d., los literales By, ..., B;j_;. Deno-
temos este nimero como N;: podemos estimar /N; usando los algoritmos descritos
en [DLGHLI7]. Supongamos que el coste de unificacién con la cabeza y los tests
de esta cldusula es al menos h(n), y sea Costp,(x) una cota inferior del coste del
literal B; del cuerpo de la cldusula. Podemos calcular entonces una cota inferior
del coste de la cldusula para el caso en el que se requieren todas las soluciones de

la forma siguiente:

k

h(n) + > (N; x Costp,(¢i(n))) < Costc(n).

=1

3.3. Estimacién de costes en programas del tipo
divide-y-venceras

Un inconveniente importante de la técnica de estimacion de coste que he-
mos presentado es su pérdida de precision cuando se trata con programas del
tipo divide-y-vencerds en los que los tamanos de los argumentos de salida de los

predicados “divide” son dependientes.
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Por ejemplo, en el tipico programa “quicksort” (véase el ejemplo 3.3.1), dado
que alguno de los dos argumentos (no los dos al mismo tiempo) de salida del predi-
cado “partition” puede ser la lista vacia, el enfoque general calcula cotas inferiores
asumiendo que ambos argumentos pueden ser la lista vacia simultaneamente, y
por tanto infraestima significativamente el coste del programa. De alguna forma,
la razén de esta falta de precision es que el enfoque descrito hasta el momento
es esencialmente un andlisis independiente de atributos [JM81]. Sin embargo, in-
cluso en el caso en el que dispongamos de un anélisis relacional de atributos en
el que se infieran relaciones entre los tamanos de diferentes argumentos de salida
de un predicado, no es tan obvio como podemos, sistematicamente, utilizar esta
informacion para mejorar nuestras estimaciones de cotas inferiores de coste. Por
ejemplo, para el programa “quicksort”, si la lista de entrada tiene longitud n,
entonces las dos listas de salida del predicado “partition” tienen longitudes m y
n —m — 1 para algin m, 0 < m < n. La ecuacion de coste resultante para la

clausula recursiva tiene la forma siguiente
Cn)=C(m)+C(n—m—1)+... 0<m<n-1)

Para determinar la solucién de esta ecuacion que es una cota inferior correspon-
diente al peor caso, necesitamos determinar el valor de m que minimiza la funcién
C(n). Hacer esto autométicamente, incluso cuando no sabemos cémo es C'(n), no
parece trivial. Como una solucion pragmatica, argumentamos que puede ser posi-
ble obtener resultados tutiles simplemente identificando y tratando clases comunes
de programas del tipo divide-y-vencerds de forma especial. En muchos de estos
programas, la suma de los tamanos de los datos de entrada a los predicados “divi-
de” del cuerpo de la clausula es igual al tamano del dato de entrada de la cabeza
de la clausula menos alguna constante. Esta relacién de tamano se puede derivar
en algunos casos mediante la técnica presentada en [DL93]. Sin embargo, esto no

es posible en otros casos, ya que en esta técnica se trata cada argumento de salida
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como una funcién que depende solamente de los datos de entrada, independien-
temente de los tamanos de otros argumentos, y, como resultado, se pierden las
relaciones entre los tamanos de los diferentes argumentos de salida (considérese
por ejemplo el predicado partition/4 definido en el ejemplo 3.3.1). Aunque el
andlisis puede tratar estos casos, puede perder precision. Una posible solucién
para mejorar la precision es usar uno de los enfoques recientemente propuestos
para inferir relaciones de tamano para esta clase de programas [BK96, GDL95].

Suponiendo que disponemos de las relaciones de tamano mencionadas para
estos programas, en la fase de andlisis de coste obtenemos una expresion de la

forma:

y(0) = C,
y(n) =y(n—1—k)+y(k) + g(n) paran > 0, en donde k es un valor
arbitrario tal que 0 < k < n — 1, C' es una constante y g(n) es una

funcién.

en donde y(n) denota el coste del predicado de tipo divide-y-vencerds para un
dato de entrada de tamano n y g(n) es el coste de la parte del cuerpo de la
clausula que no contiene ninguna llamada al predicado de tipo divide-y-venceras.

Para cada computacién particular, obtenemos una sucesién de valores para k.
Cada sucesion de valores para k obtiene una valor para y(n).

A continuacién discutimos cémo podemos calcular cotas inferiores/superiores
para expresiones tales como Costqsort(n) del ejemplo 3.3.1. Consideremos la ex-
presion:

y(0) =C,
y(n) = y(n—1—k)+y(k) paran > 0, en donde k es un valor arbitrario

tal que 0 < k <n —1y C es una constante.

Un drbol de computo para dicha expresion es un arbol en el que cada nodo

no-terminal se etiqueta con y(n), n > 0, y tiene dos hijos y(n — 1 — k) y y(k)
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(parte izquierda y derecha respectivamente), en donde k es un valor arbitrario
tal que 0 < k < n — 1. Los nodos terminales se etiquetan y(0) y no tienen
hijos. Supongamos que construimos un arbol para y(n) haciendo un recorrido en
profundidad. En cada nodo no terminal elegimos (arbitrariamente) un valor para
k tal que 0 < k < n — 1. Decimos que la sucesion de computo del arbol es la

sucesion de valores que hemos elegido para k£ en orden cronoldgico.

Lema 3.3.1 Cualquier arbol de computo correspondiente a la expresion:

y(0)=C,
y(n) =y(n—1—k)+y(k) paran > 0, en donde k es un valor arbitrario

tal que 0 < k <n—1y C es una constante,
tiene n + 1 nodos terminales y n nodos no terminales.

Demostraciéon Por induccién sobre n. Para n = 0 el teorema se cum-
ple trivialmente. Supongamos que el teorema se cumple para todo m tal que
0 < m < n, entonces, podemos probar que para todo m tal que 0 < m < n+1
el teorema también se cumple razonando de la siguiente forma: tenemos que
y(n+1) =y(n —k)+y(k), en donde k es un valor arbitrario tal que 0 < k < n.
Dado que 0 < k < n, también tenemos que 0 < n — k < n, y, por la hipotesis
de induccién, el numero de nodos terminales en cualquier arbol de coémputo de
y(n—k) (y(k), respectivamente) es n —k+1 (k+ 1, respectivamente). El nimero
de nodos terminales en cualquier arbol de cémputo de y(n + 1) es la suma del
nimero de nodos terminales de los hijos del nodo etiquetado con y(n + 1), e.d.
(n—k+1)+ (k+1) = n+ 2. Ademds, el nimero de nodos no terminales de
cualquier arbol de cémputo de y(n — k) (y(k) respectivamente) es n — k (k res-
pectivamente). El nimero de nodos no terminales de cualquier drbol de cémputo
de y(n + 1) es la suma del nimero de nodos no terminales de los hijos del nodo
etiquetado con y(n 4+ 1) més uno (el propio nodo y(n + 1), ya que es no terminal)

ed.1+(n—k)+k=n+1. -
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Teorema 3.3.2 Para cualquier darbol de computo correspondiente a la expresion:

y(0)=C,
y(n) =y(n—1—k)+y(k) paran > 0, en donde k es un valor arbitrario

tal que 0 <k <n—1y C es una constante,
se cumple que y(n) = (n+1) x C.

Demostraciéon Segun el lema 3.3.1, cualquier arbol de cémputo tiene n + 1
nodos terminales con y(0) y la evaluacién de cada uno de estos nodos terminales

es C. ]

Teorema 3.3.3 Dada la expresion:

y(0) =C,
y(n) = yin — 1 — k) + y(k) + g(k) para n > 0, en donde k es un
valor arbitrario tal que 0 < k <n—1, C es una constante y g(k) una

funcion,

para cualquier drbol de computo correspondiente a ella, se cumple que y(n) =

(n+1) x C+ >, g(ki), en donde {k;}_, es la sucesion de computo del drbol.

Demostracion Segun el lema 3.3.1, cualquier arbol de computo tiene n + 1
nodos terminales y n nodos no terminales. La evaluacién de cada nodo terminal
devuelve el valor C'y cada vez que se evalia un nodo no terminal 7, se suma g(k;).
n

Para minimizar (maximizar respectivamente) y(n) podemos buscar una suce-
sién {k;}; que minimice (maximice respectivamente) Y7 ; g(k;). Esto es facil
cuando g(k) es una funcién mondtona, tal y como mostramos en el siguiente

corolario.
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Corolario 3.3.1 Dada la expresion:

y(0) =C,
yn) = y(n — 1 — k) + y(k) + g(k) para n > 0, en donde k es un
valor arbitrario tal que 0 < k <n—1, C es una constante y g(k) una

funcion mondtona creciente,

Entonces, la sucesion {k;}}_,, en donde k; =0 (k; = n — 1 respectivamente) para
todo 1 < i < n da el minimo (mdzimo respectivamente) valor para y(n) para

todos los drboles de computo.

Demostracién Se deduce del teorema 3.3.3 y del hecho de que g(k) es una
funcién mondétona creciente. n
Del corolario 3.3.1 se deduce que la solucion de la ecuacion en diferencias

(obtenida reemplazando k por 0):

y(0) =C,
y(n) =y(n —1) +y(0) + g(0) para n > 0,

ed. (n+1) x C+n x g(0) es el minimo de y(n), y la solucién de la ecuacién en

diferencias:

y(0) =C,
y(n) =y(0)+y(n —1)+ g(n — 1) paran > 0,

ed. (n+1) xC+nxgn—1)esel maximo de y(n).

Nétese que podemos reemplazar g(k) por cualquier cota inferior/superior de
ella para calcular una cota inferior/superior de y(n). También podemos tomar
cualquier cota inferior/superior de g(k;). Por ejemplo, si g(k) es una funcién
mondtona creciente entonces g(k;) < g(n—1) y g(k;) > ¢(0) para 1 <1i < n, por
tanto, y(n) < (n+ 1) x C+nxgn—1)yyn) > (n+1) x C+nx g(0).
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Supongamos ahora que la funcién g depende de n y de k:

Corolario 3.3.2 Dada la expresion:

y(0) =C,
yn) =yn—1—-k)+yk)+ g(n, k) para n > 0, en donde k es un
valor arbitrario tal que 0 < k < n —1, C es una constante y g(n, k)

una funcion.

Entonces, la solucion a la ecuacion en diferencias:

f(0)=¢,
f(n)=f(n—=1)4+C+ L para n > 0,

en donde L es una cota inferior/superior de g(n, k), es una cota inferior/superior
de y(n) para todon > 0 y para cualquier drbol de computo correspondiente a y(n).
En particular, si g(n, k) es una funcidn mondtona creciente, entonces L = g(1,0)
(L = g(n,n—1) respectivamente) es una cota inferior (superior respectivamente)

de g(n, k).

Ejemplo 3.3.1 Veamos cémo podemos mejorar el andlisis de cotas inferiores de
coste, utilizando el enfoque descrito para programas del tipo divide-y-venceras. En
primer lugar consideraremos el analisis sin la incorporacion de la optimizacion, y
luego lo compararemos con el resultado obtenido cuando usamos la optimizacién.

Consideremos el predicado gsort/2 definido de la forma siguiente:

gsort([], [1).

gsort ([First|L1], L2) :-
partition(L1, First, Ls, Lg),
gsort(Ls, Ls2), gsort(Lg, Lg2),
append(Ls2, [First|Lg2], L2).
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partition([], F, [1, [1).
partition([X|Y], F, [XIY1]l, Y2) :-
X =< F,
partition(Y, F, Y1, Y2).
partition([X|Y], F, Y1, [X|Y2]) :-
X >F,

partition(Y, F, Y1, Y2).

append([], L, L).
append([H|L], L1, [HIR]) :- append(L, L1, R).

Sea Costy(n) el coste (nimero de pasos de resolucién) de una llamada al
predicado p con un dato de entrada de tamano n (en este ejemplo, la métrica
de tamarno utilizada para todos los predicados es la longitud de lista [DL93]). La
estimacién de funciones de coste se realiza de forma ascendente (“bottom-up”)
como sigue:

La ecuacién en diferencias obtenida para append/3 es:

CoStappena(0,m) =1

CoStappena (7, M) = 1 4 CoStappena(n — 1,m).

en donde la primera expresion expresa el coste de la unificacién con la cabeza, y
CoStappena(n, M) es el coste de una llamada a append/3 con listas de entrada de
longitudes n y m (primer y segundo argumento, respectivamente). La solucién de
esta ecuacion es: CoStappena(n, m) = n + 1. Dado que esta funcién depende sélo

de n, usamos la funcion Costappena(n) en su lugar.
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La ecuacién en diferencias para partition/4 es:

COStpartition(O) =1
=1

COStpartition(n) + COStpartition(n - 1)

en donde la primera expresion expresa el coste de la unificaciéon con la cabe-
za, ¥y CoStpartition(n) da el coste de una llamada a partition/4 con una lista
de entrada (primer argumento) de longitud n. La solucién de esta ecuacién es:
CoStpartition(n) = n + 1.

Para gsort/2, tenemos:

Costgsort (0)

=1
CoStgsort(n) = 1 + CoStpartition( — 1) + 2 X CoStggort(0) + CoStappena(0)

en donde la primera expresién expresa el coste de la unificacion con la cabeza.
En este caso la cota inferior calculada para el tamano del dato de entrada de las
llamadas a gsort y append es 0. Por tanto, la funciéon de coste para gsort/2

viene dada por:

Costgsort(0) = 1,

Costgsort(n) = n + 4, para n > 0.

Usamos ahora la técnica descrita para programas del tipo divide-y-venceras.

Supongamos que utilizamos las expresiones:

CoStgsort(0) = 1,
CoStgsort () = 1 + CoStpartition(n — 1) + Costggort (k)

+Costysore (7 — 1 — k) + CoStappena(k), para 0 <k <n—1yn > 0.

Reemplazando valores obtenemos:

CoStgsort () = N+ k + 2 + Costggort (k) + Costgsors(n — 1 — k),
para 0 < k <n—1.
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Segun el corolario 3.3.2, dando a n y k el minimo valor posible, e.d. 1 y 0
respectivamente, tenemos que n+ k + 2 > 3, y por tanto reemplazamos n + k + 2
por 3 para obtener asi una cota inferior de la anterior expresion, la cual da lugar

a:
CoStgsort () = 3 + CoStggort (k) + Costysore(n — 1 — k), para 0 < k <n — 1.
que es equivalente a la ecuacién en diferencias:
Costgsort(n) = 3+ 1 + Costgsore(n — 1), para n > 0.

La solucién de esta ecuacién es Costgsort(n) = 4n + 1, que claramente es una

mejora de la cota inferior obtenida anteriormente. O

Podemos generalizar facilmente los resultados anteriores para tratar progra-
mas recursivos multiples del tipo divide-y-venceras y programas en donde la suma
de los tamanos de los datos de entrada de los predicados “divide” del cuerpo de
la cldusula es igual al tamano del dato de entrada de la cabeza de la clausula

menos alguna constante, la cual no tiene que ser 1 necesariamente.

3.4. Implementacion

Hemos implementado un prototipo de sistema que calcula cotas inferio-
res del coste de procedimientos y tamanos de datos modificando el cédigo
fuente de CASLOG [DL93] el cual hemos integrado también en el sistema
ciaopp [HBPLG99, HBCT99).

El andlisis es totalmente automatico, y sélo necesita informacién de tipos
referente al punto de entrada del programa. El resto de informacion, tipos, modos
y medidas de tamano la infiere el sistema automaticamente. En la tabla 3.1 se

muestran algunos resultados sobre precision y eficiencia del analizador de cotas
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inferiores. La segunda columna de la tabla muestra la funcién de coste (la cual
depende del tamano de los argumentos de entrada) inferidas por el andlisis. T},
es el tiempo requerido por los andlisis de tipos, modos, y métrica de tamanos
(SPARCstation 10, 55MHz, 64Mbytes de memoria), T),r es el tiempo requerido
por el andlisis de no-fallo, y T v T, son los tiempos requeridos por los anélisis
de tamano de datos y coste respectivamente. Total es el tiempo total de anélisis

(Total = Tyms + Tp +Ts +Tey). Todos los tiempos vienen dados en milisegundos.

Programa | Funcién de Coste | Ty,s | Thf | Ts | Tea | Total
fibonacci Ar,1,447 x 1,618% + 90 | 10| 20| 20 140

0,552 x (—0,618)* —

1
hanoi Ap.x2% 42771 — 2 430 | 30| 60| 60 580
gsort Az dr 41 420 | 50 | 70 | 50 590
nreverse Az,0,52% 4+ 1,52 4+ 1 2201 20| 30| 30 300
mmatrix Mz, y),2zy +2x+ 1| 350 90| 90| 90 620
deriv A\x.x 1010 | 80 | 170 | 120 | 1,380
addpoly Mz, y)r +1 220 | 70| 40| 30 360
append Ar.x+1 100 20| 10| 10 140
partition Ar.x+1 1751 30| 30| 20 255
substitute Mz, y, z).x 70 | 50 | 110 | 100 330
intersection Mz, y).x + 1 150 | 130 | 20 | 30 260
difference Mz, y).x + 1 140 | 90| 20| 40 290

Cuadro 3.1: Precision y eficiencia del andlisis de cotas inferiores.
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3.5. Aplicacién a la paralelizacién automatica

Hemos conectado el analizador de cotas inferiores de coste (véase la sec-
cién 3.4) con el sistema de control de granularidad descrito en el capitulo 2 (el
cual esta también integrado en el sistema CIAO como otra etapa, e incluye un
anotador que transforma los programas para realizar control de granularidad). El
resultado es un paralelizador de programas completo (basado en informacién de
cotas inferiores de coste). Dado que nuestro objetivo en esta seccién es simple-
mente estudiar la utilidad de las cotas inferiores estimadas, hemos elegido una
estrategia simple para el control de granularidad: los objetivos se ejecutan en pa-
ralelo siempre que se pueda estimar que sus tamanos de grano son mayores que un
umbral fijado, el cual es una constante para todos los programas. Ademas, las ver-
siones de los programas que realizan control de granularidad son transformaciones
fuente-fuente las cuales anaden tests a las versiones originales. En el capitulo 2
hacemos una discusién sobre estrategias mas avanzadas que incluyen umbrales
variables (los cuales dependen de pardmetros tales como costes de comunicacién
de datos, nimero de procesadores, carga del sistema, etc.), transformaciones de

mas bajo nivel, y reagrupacién de objetivos para aumentar la granularidad.

1.15 0.230

1.094

1.51
2.63

qsort (1000) 0.475 | 0.414
qsort(3000) 4142 | 2.423

1.575

programas seq ngc gclb(175) gclb(959)
mmatrix(100) | 52.389 | 74.760 (0.70) | 29.040 (1.80) | 27.981 (1.87)
mmatrix(50) | 6.469 | 5.978 (1.08) | 3.378 (1.92) | 3.758 (1.72)
fib(19) 0.757 | 1.458 (0.52) | 0.128 ( 0.103 (7.32)
hanoi(13) 1.442 | 1.464 (0.98) | 0.677 (2.13) | 0.619 (2.33)

(1.15) ( (1.51)

(1.71) ( (2.63)

5.93)

)
2.06) | 0.314
3.79)

Cuadro 3.2: Resultados de control de granularidad para programas en ECLPSe.
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Hemos realizado algunos experimentos preliminares en los cuales se han para-
lelizado automaticamente unos programas de prueba en dos casos: con la opcién
correspondiente a la inclusién de control de granularidad activada y desactivada.
Los programas resultantes se han ejecutado en el sistema ECL!PS¢ utilizando 10
agentes, y ejecutando en una maquina SUN SPARC 2000 SERVER con 10 proce-
sadores. Hemos elegido este sistema, el cual implementa el paralelismo conjuntivo
encima del disyuntivo, porque tiene unos costes asociados con la ejecucion para-
lela considerablemente mayores que otros sistemas que implementa el paralelismo
conjuntivo de forma nativa (como por ejemplo el sistema &-Prolog utilizado en el
sistema CIAQO). Como resultado, este sistema nos proporciona un reto interesante
— demostré que era muy dificil obtener aceleraciones con paralelizadores previos

que explotaban el paralelismo conjuntivo.

Los resultados obtenidos se muestran en la tabla 3.2. Los tiempos de ejecucion
se muestran en segundos. Los resultados se refieren a la ejecucion secuencial (seq),
ejecucién paralela sin control de granularidad (ngc), y las versiones que realizan
control de granularidad (gclb(175) y gclb(959)). Las dos cifras que aparecen
corresponden a dos valores diferentes para el umbral, e ilustran que los resultados
presentan una baja variabilidad respecto a este parametro, la cual ya habiamos

observado y comentado en el capitulo 2.

Los resultados experimentales parecen prometedores, en el sentido de que el
control de granularidad mejora las aceleraciones en la préctica, en una situacién
bastante desafiante. En sistemas con mayores costes de ejecucién paralela, tales
como sistemas distribuidos, los beneficios pueden ser mucho mayores, aunque
puede que sea dificil obtener aceleraciones en algunos casos (es decir, que si estos
costes son muy grandes, el resultado del sistema de control de granularidad puede
ser en muchos casos un programa secuencial). En cualquier caso, creemos que

es posible mejorar estos resultados significativamente utilizando estrategias de
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control més sofisticadas, como a las que nos referiamos antes.

3.6. Conclusiones del capitulo

Hemos desarrollado un analisis que obtiene funciones que devuelven cotas
inferiores del coste de procedimientos en funcion de los tamafnios de los datos
de entrada. Hemos propuesto una mejora del tratamiento de predicados del tipo
“divide y venceras”. Hemos realizado una implementacion de dicho analisis de
coste y la hemos integrado en el sistema ciaopp. Finalmente hemos realizado
experimentos que muestran que el andlisis desarrollado es preciso y eficiente.

A pesar de que los nombres puedan sugerir cierta similitud, nuestro trabajo
es bastante diferente al realizado por Basin y Ganzinger sobre anélisis de com-
plejidad basado en resolucién ordenada [BG96]. Ellos consideran la resolucién
basada en un orden total y bien fundado sobre atomos totalmente instanciados
(“ground”), y la usan para examinar la complejidad de determinar, dado un con-
junto N de clausulas de Horn y una clausula de Horn totalmente instanciada C', si
se cumple que N |= C'. Nuestro trabajo, en contraste, se basa en una formulacién
operacional de la ejecucién de un programa logico que no se restringe a consultas
“ground” (o, a programas de Horn, puesto que es facil tratar con caracteristicas
tales como cortes y negacién por fallo). Dado que los aspectos operacionales de la
ejecucion de un programa se modelan de forma més precisa con nuestra técnica,
los resultados obtenidos son también maés precisos.

La informacién sobre los costes de tiempos de ejecucion, ademéds de su aplica-
ci6n al control de granularidad (que es la principal motivacién de esta tesis) puede
ser 1til para una gran variedad de aplicaciones, entre las cuales se incluyen ayudar
a los sistemas de transformacion de programas a elegir las transformaciones 6pti-
mas, eleccién entre distintos algoritmos, depuracién de eficiencia (optimizacion)

de programas y la optimizacion de consultas en bases de datos deductivas.
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Capitulo 4

Analisis de no-fallo

En este capitulo describimos un método (estético) en el que, a partir de la
informacién sobre modos y una aproximacién segura (por arriba) de tipos de
llamada, detectamos procedimientos y llamadas que no fallardn (e.d., que produ-
cirdn como minimo una solucién, o no terminaran). La técnica se basa en una
nociéon muy intuitiva: la de un conjunto de tests que “cubren” el tipo de un con-
junto de variables (e.d. para cualquier elemento del tipo al menos uno de los tests
tendra éxito). Mostramos que el problema de determinar un “recubrimiento” es
en general indecidible, y mostramos ademas resultados sobre decibilidad y com-
plejidad para los sistemas con restricciones aritméticas lineales y sobre el dominio
de Herbrand. También mostramos resultados para determinar “recubrimientos”
que son precisos y eficientes en la practica. En base a esta informacién, mostramos
cémo se pueden identificar procedimientos y llamadas que no fallaran en tiempo

de ejecucion.

Entre las aplicaciones de la informacion de no-fallo, podemos citar la detec-
cién de errores de programacion, transformacién de programas, optimizacién de
la ejecucién paralela, la eliminacion de paralelismo especulativo y la estimaciéon

de cotas inferiores del coste computacional de objetivos. Estas tltimas pueden

73
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utilizarse para realizar control de granularidad.
Finalmente, describimos una implementacién de nuestro método y mostramos
que los resultados experimentales obtenidos son mejores que los de otros enfoques

propuestos anteriormente.

4.1. Motivacion

Existen dos importantes motivaciones para considerar andlisis que, en tiempo
de compilacion, identifiquen procedimientos y llamadas que no fallan en progra-
mas logicos. La primera es que, usualmente, es muy util identificar programas
que se comportan mal. Por ejemplo, en lenguajes tipados estaticamente, se es-
pera que los componentes de los programas se usen de una forma consistente
con sus tipos, y por ello se realizan comprobaciones en tiempo de compilacién
para detectar desviaciones del comportamiento esperado. A pesar de que esto no
elimina todos los errores de programacion, hace que sea mas simple identificar y
localizar ciertos tipos de errores de programacién comunes. De la misma forma,
en programas légicos, el comportamiento esperado suele ser que un predicado
tenga éxito y produzca una o més soluciones. Sin embargo, en la mayoria de los
sistemas de programacion légica, la inica comprobacién que se suele hacer es mas
bien simple— aunque tutil—y consiste en la deteccién de variables que aparecen
s6lo una vez en una clausula.

La segunda razén es que la informacion de no-fallo puede usarse en nume-
rosas transformaciones y optimizaciones de programas. Por ejemplo, es deseable
ejecutar objetivos que pueden fallar lo antes posible (principio conocido como
“first-fail”); y en sistemas paralelos, la informacién de no-fallo se puede utilizar
para eliminar el paralelismo especulativo y para estimar cotas inferiores del coste
de procedimientos [DLGHL94, DLGHLI7], las cuales a su vez se pueden utilizar

para realizar control de granularidad de tareas paralelas [LGHD96].
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El problema existente con intentos simples para inferir no-fallo, es que en gene-
ral siempre es posible que un objetivo falle porque ciertos argumentos “erréneos”
provocan el fallo de la unificacién con la cabeza. Una soluciéon obvia podria ser
probar y descartar tales valores de los argumentos considerando el tipo de los
predicados. Sin embargo, la mayoria de los analisis de tipos existentes proporcio-
nan aproximaciones “por arriba”, en el sentido de que calculan un superconjunto
del conjunto de valores para los argumentos que ocurren en tiempo de ejecucién.
Desafortunadamente, los intentos para solucionar este problema, por ejemplo infi-
riendo aproximaciones “por debajo” de los tipos de llamada a los procedimientos

obtienen cotas inferiores triviales en la mayoria de los casos.

4.2. Preliminares

Para razonar sobre no-fallo, necesitamos distinguir entre operaciones de uni-
ficacién que actian como tests (y que por tanto pueden fallar) y unificaciones de
“salida” que actiuan como asignaciones (las cuales siempre tienen éxito). Supone-
mos que los programas son modados, e.d. para cada unificacién en cada predicado,
sabemos cuando la operaciéon actia como un test y cudndo realiza una ligadura
de salida (ndtese que ésta es una nocién méas débil que la mayoria de las nociones
convencionales, en el sentido de que no requiere que los argumentos de entrada
estén totalmente instanciados (e.d. que sean “ground”). Cuando sea necesario
hacer énfasis en los tests de entrada de una clausula, escribiremos la misma con

guardas (guarded form) como
p(x1,...,x,) 1 — input_tests(zy, ..., x,) | Body.
Considérese el predicado definido por las clausulas:

abs(X,)Y): = X>0]Y =X.
abs(Y,Z) =Y <0] Z=-Y.
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Supongamos que sabemos que este predicado siempre se llamard con su primer
argumento instanciado a un nimero entero. Obviamente, para una llamada par-
ticular, uno de los dos tests ‘X > 0’ o ‘X < 0" podra fallar; sin embargo, si los
consideramos de forma conjunta, al menos uno de los dos tendra éxito. Esto nos
muestra que no podemos examinar los tests de cada clausula por separado sino
que es necesario seleccionarlos y examinarlos conjuntamente. Al seleccionar los
tests conjuntamente, tenemos que tener cuidado para no confundirnos con los
nombres diferentes que pueden tomar las variables en clausulas diferentes. Por

ejemplo, en el predicado abs definido anteriormente, necesitamos asegurar que:

1. nos damos cuenta que la variable X de la primera clausula y la variable Y de
la segunda se refieren en realidad al mismo componente de los argumentos

del predicado; y

2. no confundimos la variable Y de la primera cldusula con la variable Y de

la segunda clausula.

Estos inconvenientes pueden evitarse usualmente normalizando las clausulas,
de modo que se utilizan los nombres de variables de forma consistente y segtin
una convencién predeterminada. El enfoque que tomamos es el usual, que consiste
en usar secuencias de enteros para codificar caminos en arboles ordenados: la
secuencia vacia € corresponde al nodo de la raiz del arbol, y si la secuencia
corresponde a un nodo NN, entonces las secuencias nl,..., 7k corresponden a sus
hijos Ny, ..., Ny tomados en orden. Adoptamos la convencién de que las variables
en una clausula se designan como X, donde 7 es el camino desde la raiz de la
clausula, etiquetada :-/2, a la ocurrencia mas a la izquierda de esa variable.
Para aumentar la legibilidad, en este capitulo no utilizamos los nombres segin la
convencién descrita anteriormente a menos que sea necesario, aunque en realidad

ha de suponerse que las clausulas estan normalizadas.
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4.3. Tipos, tests y recubrimientos

Un tipo representa un conjunto de términos, y se puede denotar utilizando
varias representaciones—por ejemplo términos tipados (type terms) y gramdticas
de términos requlares (regular term grammars), como en [DZ92], o grafos de tipo
(type graphs) como en [JB92]. Supongamos que type[p] denota el tipo de cada
predicado p en un programa dado. En este capitulo, nos interesan exclusivamente
los “tipos de llamada” para los predicados—en otras palabras, cuando decimos
que “un predicado p en un programa P tiene tipo type[p]”, queremos decir que
en cualquier ejecucion del programa P para alguna clase de llamada de interés,
siempre que haya una llamada p(t) al predicado p, la tupla de argumentos ¢ en
la llamada serd un elemento del conjunto denotado por type[p]. El andlisis de
no-fallo que describimos se basa en tipos requlares [DZ92], que se especifican con
gramdticas de términos regulares en las cuales cada simbolo de tipo (type symbol)

estd definido por una tnica regla de tipo (type rule).

Un tratamiento mas detallado de estos temas puede verse en varios articulos
sobre andlisis de tipos, por ejemplo en [DZ92, JB92]. Por brevedad, no comenta-
remos mas sobre ello en este trabajo. Denotamos el Universo de Herbrand (e.d.,
el conjunto de todos los términos “ground”) como H, y el conjunto de n—tuplas

de elementos de ‘H como H".

Dado un conjunto (finito) de variables V', una asignacidn de tipos sobre V' es
una correspondencia desde V' a un conjunto de tipos. Escribiremos una asignacion
de tipos p sobre un conjunto de variables {z1,...,x,}, como
(x1:ay,...,T, : ay), donde p(x;) = a;, para 1 <i < n,y a; es una representacién
de tipo. Alternativamente, también utilizaremos la notacién z : T, donde Z es
la tupla de variables (xy,...,2,), y T es la tupla de tipos (a,...,a,). Dado un
término ¢ y una representacion de tipo 7', abusaremos de terminologia y diremos

que t € T, para expresar que t pertenece al conjunto de términos denotado por
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Un test primitivo es un “atomo” cuyo predicado estd predefinido, que actia
como un “test”. Ejemplos de algunos de estos predicados predefinidos son la
unificacion, o algin predicado aritmético (<, >, <, >, #, etc.). Definimos un test
como un test primitivo, o una conjuncién 7; A 73, o una disyuncién 71 V 7o, 0 una
negacion —7y, donde 7 y 75 son tests.

La nocion de un test que “cubre” una asignacion de tipos es fundamental para

nuestra técnica de deteccion de no-fallo:

Definicién 4.3.1 Un test S(Z) cubre una asignacién de tipos Z : T, donde Z y T
son, respectivamente, una tupla de variables y tipos no vacios, si para todo t € T
se cumple que T =t = S(Z). -

Consideremos un predicado p definido por n clausulas, con tests de entrada

Ty -3 Tnt

p(Z) :— 1 (Z) | Body,.

p(Z) : — 7,(Z) | Body,,.
Nos referiremos al test 7(z) = 71(Z) V --- V 7,,(Z) como al test de entrada de
p. Supongamos que el predicado p tiene tipo type[p]: por simplicidad, a veces
abusamos de terminologia y decimos que el predicado p cubre el tipo type[p] si el
test de entrada 7(z) de p cubre la asignacién de tipos z : type[p].

Definimos la relacién “llama” entre los predicados de un programa de la forma
siguiente: p llama ¢, denotado p ~» ¢, si y s6lo si un literal con simbolo de
predicado ¢ aparece en el cuerpo de una clausula que define p, y usamos ~»*
para denotar el cierre reflexivo transitivo de ~». La importancia de la nocién de

“recubrimiento” viene expresada por el siguiente resultado:

Teorema 4.3.1 Un predicado p de un programa no falla si para cada predicado

q tal que p ~* q, se cumple que q cubre type[q].



Andélisis de no-fallo 79

Demostracién Supongamos que p puede fallar, e.d., hay un objetivo p(¢), tal
que t € type[p], que falla. Podemos demostrar facilmente mediante induccién
sobre el nimero de pasos de resolucién, que existe un ¢ tal que p ~* ¢ y ¢ no
cubre su tipo. n

Notese que el no fallo no implica el éxito: un predicado que no falla puede que
nunca produzca una solucién porque no termine. Como ejemplo, consideremos el
siguiente predicado, definido por una sola clausula, que no falla y que —en la
mayoria de los sistemas Prolog existentes—no termina:

p(X) = p(X).

Idealmente, nos gustaria disponer de un procedimiento para decidir si un test
cubre una asignacion de tipos dada. Desafortunadamente, esto es imposible en
general, como mostramos con el resultado siguiente:
Teorema 4.3.2 Dado un test arbitrario y una asignacion de tipos, en general es
indecidible determinar si el test cubre la asignacion de tipos.
Demostracion La demostracién es directa a partir de un resultado, dado por
Matijasevic, que demuestra que es indecidible determinar la existencia de solucio-
nes (enteras) para ecuaciones Diofantinas arbitrarias [Mat70]. Dado un polinomio
arbitrario ¢(z1, ..., x,), consideremos el test ¢(z1,...,x,) # 0. Este test cubre la
asignacién de tipos (z; : integer,...,x, : integer) si y sélo si cada asignacién
posible de enteros a las variables x4, ..., x, hace que el polinomio ¢ tome un valor
distinto de cero, e.d., si y sélo si la ecuacién Diofantina ¢(z1, ..., x,) = 0 no tie-
ne soluciones enteras. Pero dado que el problema de determinar la existencia de
raices enteras para una ecuacién Diofantina arbitraria es indecidible, deducimos
que el problema de determinar si un test arbitrario cubre una asignacién de tipos
arbitraria también es indecidible. n

Por tanto, nos vemos forzados a recurrir a algoritmos correctos (pero, ne-

cesariamente, incompletos) para determinar recubrimientos. En el resto de esta
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seccién mostramos que los problemas de recubrimiento son decidibles para la
mayoria de los casos que aparecen en la practica—en particular, para tests de
igualdad y desigualdad sobre el dominio de Herbrand y para tests aritméticos
lineales—y damos algoritmos para determinar recubrimientos para estos casos.
El enfoque que damos al problema de determinar si un test cubre una asignacién

de tipos consiste en:

1. particionar el test de forma que los tests que quedan en cada particion

resultante son sistemas diferentes de restricciones, y

2. aplicar un algoritmo de recubrimiento particular del sistema de restricciones

correspondiente.

En este capitulo consideramos dos sistemas de restricciones cominmente en-

contrados:

= tests de igualdad y desigualdad sobre variables con tipos requlares distri-
butivos de tupla (tuple-distributive reqular types) [DZ92], es decir, tipos que
se pueden especificar por gramaticas de términos regulares en las que cada
simbolo de tipo tiene exactamente una regla de tipo que lo define y cada

regla de tipo es determinista; y

» tests aritméticos lineales sobre variables enteras.

4.3.1. Recubrimientos en el dominio de Herbrand
Decidibilidad y complejidad

Mientras que la determinacion de recubrimientos es indecidible para tests
aritméticos arbitrarios, el problema resulta decidible si nos restringimos a ecua-
ciones e inecuaciones sobre términos de Herbrand. Antes de discutir el algoritmo
para este caso, damos un resultado sobre la complejidad del problema de recu-

brimiento en el dominio de Herbrand:
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Teorema 4.3.3 El problema de recubrimiento en el dominio de Herbrand es “co-
NP-hard”. Incluso sigue siendo “co-NP-hard” si nos restringimos solo a tests de

1qualdad.

Demostracion Por reduccion al problema de determinar si una férmula propo-
sicional en forma normal disyuntiva que contiene como mucho 3 literales en cada

disyuncién es una tautologia ([GJ79], problema LOS). n

Un procedimiento de decisiéon

El procedimiento de decision que presentamos aqui estd inspirado por un
resultado dado por Kunen [Kun87], que consiste en que el problema de determinar
si un conjunto de términos es vacio es decidible para combinaciones Booleanas
de (notaciones para) ciertos subconjuntos “bésicos” del Universo de Herbrand de
un programa. También utilizamos adaptaciones directas de algunas operaciones
descritas por Dart y Zobel [DZ92].

La razoén por la cual el algoritmo de recubrimiento es tan complejo es que
queremos un algoritmo completo para tests de igualdad y desigualdad. Es posible
simplificar el algoritmo considerablemente si sélo nos interesan los tests de igual-
dad. Antes de describir el algoritmo necesitamos presentar algunas definiciones y
notaciones.

Utilizamos las nociones (que serdn definidas a continuacién) de término ano-
tado con tipos (type-annotated term), y en general la de conjunto elemental (ele-
mentary set), como representaciones que denotan algunos subconjuntos de H"
(para algin n > 1). Dada una representacion S (conjunto elemental o término

anotado con tipos), Den(S) se refiere al subconjunto de H" denotado por S.

Definicién 4.3.2 [Término anotado con tipos| Un término anotado con tipos es
un par M = (¢, p), donde ¢ es una tupla términos, y p es una asignacién de tipos
(1 : Th,...,xp : Tg). Para hacer el texto méas legible, escribiremos el tipo de

x; en M, es decir p(z;), como type(x;, M) o como type(x;, p). Ademas, dado un



]2 Analisis de no-fallo

término anotado con tipos M, denotamos su tupla de términos y su asignacién
de tipos como ty; y par respectivamente. Un término anotado con tipos denota el
conjunto de todos los términos “ground” 6(t) tal que 0(x) € type(Z, p) para cada

variable de ¢. -

Dado un término anotado con tipos (, p), la tupla de términos ¢ puede verse como
un término tipado (type term) y p puede considerarse como una sustitucion tipada
(type substitution). Esto resulta til para utilizar un algoritmo descrito por Dart y
Zobel [DZ92] para calcular la “intersecciéon” y la “inclusién” de términos anotados
con tipos, las cuales definiremos mas adelante. Denotemos con T el tipo de todo
el Universo Herbrand. Cuando tenemos un término anotado con tipos (¢, p) tal
que p(x) = T para toda variable x de t, por brevedad omitimos la asignacién de
tipos p y usamos sélo la tupla de términos ¢. Por tanto, una tupla de términos ¢
que no tenga asociada ninguna asignacion de tipos se puede ver como un término

anotado con tipos que denota el conjunto de todas las instancias “ground” de .

Definicién 4.3.3 [Conjunto elemental] Definimos un conjunto elemental de la
forma siguiente:
» A es un conjunto elemental, y denota el conjunto vacio (e.d., Den(A) = 0);
» un término anotado con tipos (¢, p) es un conjunto elemental; y

» si Ay B son conjuntos elementales tales que Den(A), Den(B) C 'H", en-
tonces A® B, A® By comp(A) son conjuntos elementales que denotan,

respectivamente, los conjuntos de (tuplas de) términos Den(A) N Den(B),

Den(A) U Den(B), y H" \ Den(A). n

Definimos las siguientes relaciones entre conjuntos elementales:
» AL Bsiy sélosi Den(A) C Den(B).

» A Bsiysélosi Den(A) C Den(B).
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» A~ Bsiysélosi Den(A) = Den(B).

Definicién 4.3.4 [Conjunto cobésico] Un conjunto cobdsico es un conjunto ele-
mental de la forma comp(B), donde B es una tupla de términos (recuérdese que
una tupla de términos ¢, es en realidad un término anotado con tipos (¢, p) tal

que p(x) = T para toda variable = de t). -

Definicién 4.3.5 [Minset] Un minset es: A, o un conjunto elemental de la forma
X ® comp(Y1) ® --- @ comp(Y,), para algin p > 0, donde X es una tupla de
términos, comp(Y7), ..., comp(Y,) son conjuntos cobasicos, y para todo i tal que
1 <@ < p, se cumple que Y; = X6; y X £ Y, para alguna sustitucién 6; (e.d.
YVCXyXIZY)). n
Por brevedad, y de cara a la definicion de algunos algoritmos, escribimos un
minset de la forma X ® comp(Y1) ® -+ ® comp(Y,) como X/C, donde C' =
{comp(Y1), ..., comp(Y,)}. También denotaremos la tupla de términos de un con-
junto cobdsico C'ob = comp(Y') como tt(Cob), es decir tt(Cob) =Y.

Definicién 4.3.6 [Instancia de un término anotado con tipos] Sean ay [ dos
términos anotados con tipos. Decimos que « es una instancia de 3 si Den(a) C
Den(3) y existe una sustitucién 6 tal que ¢, = tg0. .
Consideremos un predicado p definido por n cldusulas, con tests de entrada
71(Z), ..., T(Z): Supongamos que el predicado p tiene tipo type[p]. Comprobar
si el test de entrada de p, 7(Z), cubre la asignacién de tipos Z : type[p] se puede

reducir a comprobar si:

MCS @ @8, (4.1)

donde M es un término anotado con tipos que es una representacion de
T : type[p], y cada S; es un minset, que es la representacion de 7;(z). A continua-

cién describimos cémo se puede transformar 7;(Z) en un minset que denotamos

SZ‘I
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1. Supongamos que el test 7;(Z) es de la forma E; A D} A --- A D, donde E;
es la conjuncién de todos los tests de unificacion de 7;(Z) (e.d., un sistema
de ecuaciones) y cada Df es un test de unificaciéon negado (“disunification

test”, e.d., una inecuacién).

2. Sea 6; la sustitucién asociada con la forma resuelta (“solved form”) de E;

(esto se puede calcular usando las técnicas de Lassez y otros [LMMS8S]).

3. Sea sz , para 1 < j < m, la sustitucién asociada con la forma resuelta de

E; A N7, en donde N/ es la negacién de D’

4. S; = B; ® comp(B}) ® --- & comp(BY"), donde B; = z6; y B! = 76/, para
I1<j<m.

Considerando de nuevo la condicion 4.1, tenemos que:
MCES @--®S, siysdlosi M®comp(S;) ® -+ @ comp(Sy,) ~ A

Podemos escribir comp(S;)®- - -@comp(Sy,) en forma normal disyuntiva como

M, @ ---® M,, donde cada M; es un minset . Dado que:
M@M@& - &M,)~(MM)®-- & (M M,)
tenemos que:
MES @---®S, siysolosi M®M; ~ A paratodoi, 1 <i<u

Por tanto, el problema fundamental es encontrar un algoritmo para compro-
bar si M ® S ~ A, donde M es un término anotado con tipos y S un minset.
El algoritmo que proponemos viene dado por la funcién booleana empty(M, S),

definida en la figura 4.12.

INétese que @, ®, y comp constituyen un dlgebra de Boole, y la operacién ® es computable

para términos anotados con tipos.

2Usamos la representacién de tipos de [DZ92], y suponemos que hay un conjunto comtin de
reglas de tipo que describen los simbolos de tipo. Por brevedad, omitimos dicho conjunto de

reglas en la descripcién de los algoritmos.
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‘ empty(M, S) : ‘

Entrada: un término anotado con tipos M y un minset S (S = A/C, donde A es una

tupla de términos, y C' un conjunto de conjuntos cobdsicos).
Salida: un valor booleano que denota si M ® S ~ A.

Proceso:

1. si S = A entonces return(true), en otro caso, sea R = intersection(M, A);
2. si R = A entonces return(true);

3. en otro caso, si included(A, R) entonces return(false) en otro caso

return(empty1 (C, R, 0)).

Figura 4.1: Definicién de la funcién empty.

En primer lugar, se realiza la “interseccién” de M y la tupla de términos
del minset S (suponemos que S = A/C). Esta interseccién la implementa la
funcién intersection(M, A), la cual devuelve M ® A (téngase en cuenta que una
tupla de términos es un término anotado con tipos), y que es una adaptacion
directa de la funcion wunify(ri, 72, T, 0) descrita en [DZ92], la cual realiza una
unificacion de tipos donde 11 y 75 son términos tipados, © una sustitucién tipada
para las variables que aparecen en 71 y 73, y T un conjunto de reglas de tipo que
definen 7y, 75, y ©. Entonces, si la interseccién mencionada (a la que llamamos
R) no es vacia, ni A (recuérdese que S = A/C) estd “incluido” en R, llama
a emptyl (C, R, (), definida en la figura 4.2, la cual comprueba si R/C ~ A.
Esto se hace comprobando si R estd “incluido” en alguna tupla de términos de
algin conjunto cobésico de C' (en cuyo caso R/C ~ A). Para este proposito,
utiliza la funcién included(R,t), donde t es la tupla de términos de un conjunto
cobésico Co de C' (e.d. t = tt(Co)). Dicha funcién es una adaptacién directa de

la funcién subsety(71, m2) descrita en [DZ92], que determina si el tipo denotado
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por un término tipado puro (pure type term), es decir, un término Herbrand
que no tiene ningin simbolo de tipo, es un subconjunto del tipo denotado por
otro (e.d., included(R,t) devuelve true si y sélo si R C ). Nétese que R/C' se
puede ver como un sistema de ecuaciones (correspondiente a R) y cero o més
inecuaciones (las cuales proceden de los conjuntos cobésicos de C'). Por tanto,
el problema se puede ver como la determinacién de si tal sistema tiene o no
soluciones. En el paso 1 de la funcién emptyl, se eliminan conjuntos cobasicos que
son “inttiles”. Decimos que un conjunto cobésico C'ob es “intitil” (para determinar
la insatisfacibilidad del sistema) si cuando se cumple que R/(C — {Cob}) # A,
entonces se cumple que R/C % A. Cualquier conjunto cobésico inttil C'ob se puede
eliminar de C, ya que R/(C' — {Cob}) ~ A si y sélo si R/C ~ A (nétese que si
R/(C — {Cob}) ~ A, entonces obviamente R/C ~ A). Si la tupla de términos de
un conjunto cobdasico Cob de C' es “disjunta” con R, entonces C'ob es inttil (sin
embargo, puede haber conjuntos cobésicos intitiles en C' cuyas tuplas de términos
no sean disjuntas con R). Si después de esta eliminacién queda algin conjunto
cobdsico 1til (e.d. no initil), entonces vamos al paso 3. En este paso, si R no
estd “incluido” en ninguna de las tuplas de términos de los conjuntos cobasicos de
C, entonces esto significa que R es “demasiado grande”, y por tanto, se “expande”
en varios términos anotados con tipos “mas pequenos” (con la esperanza de que
cada uno de ellos esté “incluido” en alguna tupla de términos de algiin conjunto
cobdsico de C'). Esto se hace en el paso 4, en donde se selecciona un conjunto
cobdsico Cob de ", y se “expande” R utilizando la funcién ezpansion(R, C'ob), la
cual toma como entrada un término anotado con tipos R y un conjunto cobdsico

Cob y devuelve un par (R', Rest) (que es una “particién” de R) tal que:

» R es un término anotado con tipos;
= Rest es un conjunto de términos anotados con tipos;

» paratodo z € vars(R'), se cumple que type(z, R') = T, 0 xf es una variable,
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donde § = mgu(tg, tt(Cob)), y la funcién mgu(A, B) devuelve un unificador

de maxima generalidad (idempotente) de las tuplas de términos A y B;
" (UxerestDen(X)) U Den(R') = Den(R); y
» para todo X € Rest, X ® tt(Cob) ~ A.

R’ es una instancia de R obtenida mediante la expansién de R hasta una “pro-
fundidad de decisién”. Esta profundidad permite detectar si el conjunto cobésico
Cob es inutil.

Por ejemplo, supongamos que R = ((X,Y),(X : list,Y : list)) y C =
{C1,C5}, donde Cy = comp([H|L],Z) y Cy = comp([],Z). R no esté inclui-
do en ninguna de la tuplas de términos de los conjuntos cobasicos de C, pe-
ro si expandimos R usando Cy, ed., (Ry,{Rs}) = expansion(R,C1), donde
Ry = (([H1|L1], Y1), (H1 : T,L1 : list, Y1 : list)) y Ry = (([],Y2), (Y2 : list)),
tenemos que R; y Ry estdn incluidos en tt(Cy) y tt(Cy) respectivamente. Sin
embargo, en otras situaciones, el problema no se puede resolver expandiendo R:
supongamos, por ejemplo, que ahora C' = {comp(Z,Z)}, en este caso, R no
estd incluido en (Z, Z) porque esta tupla de términos impone una restriccién de
igualdad en Den(R) (nétese que aqui R ya estd expandido hasta la “profundidad
de decisién”, donde las restricciones de igualdad vienen dadas por las variables
“sinénimas”). En el paso 6, estas variables “sinénimas” se calculan usando la fun-
cién aliased (R, t), donde ¢ = tt(C'o) y Co es un conjunto cobésico. Dicha funcién
toma una tupla de términos ¢ y un término anotado con tipos R tal que para
todo x € vars(R), x es una variable, donde 6 = mgu(tg,t), o type(x,R) = T,
y devuelve un conjunto de variables AlVars tal que v € AlVars si y sélo si
v € vars(R) y existe v' € vars(R) tal que vf = v'0. Si para algin = € vars(R'),
se cumple que type(x, R') = T y, o bien x € AVars, o bien 26’ no es una variable,

donde ¢ = mgu(tg/,t), entonces podemos decir que Cob es intitil. Esto se puede
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demostrar usando la variable x para construir una instancia S tal que: suponien-
do que existe una instancia I de R, tal que I ® tt(C;) ~ A para todo Cy € Cset,
donde Cset = C"U{CS | (B,A,CS) € AL}, entonces, S se puede construir a
partir de I de forma que S ® tt(Cy) ~ A para todo Cy € {Cob} U Cset.

La funcién emptyl (C, R, AL), definida en la figura 4.2, realiza una “primera
vuelta” por los conjuntos cobésicos en C. Después de esta vuelta (cuyo final se
detecta en el paso 2 por la condicién C” = (), los conjuntos cobésicos que se han
determinado como inutiles se han eliminado, y el resto de ellos estan en AL, el
cual es un parametro de acumulacién. En el paso 7, R y AVars (ademés de Cob)
se almacenan en este parametro, dado que las variables “sinénimas” cuyo tipo es
infinito (o que después de haberse expandido resultan ligadas a un término que
contiene variables cuyo tipo es infinito) nos permiten detectar conjuntos cobasicos
inttiles (los cuales se eliminan antes de que se llame a empty2(AL’, R) — definida
en la figura 4.3 — en el paso 2).

La funcién empty2(AL, R), definida en la figura 4.3, selecciona un conjunto
cobdsico Cob en AL y si R no estd incluido en tt(Cob), entonces R se expande
como un conjunto de términos anotados con tipos Ry,..., R, expandiendo sola-
mente “variables decisivas”. Esto asegura que cada R; estd o bien “incluido” en
tt(Cob) o bien es “disjunto” con tt(Cob). También asegura que R no se expande

de forma infinita (nétese que el tipo de dichas variables es finito).

Ejemplo 4.3.1 Consideremos el predicado reverse/2:

reverse(X,Y) (— X=[0 [Y=10.
reverse(X,Y) :— X = [X1|X2] | reverse(X2,Y2), append(Y2, [X1],Y).
y la asignacion de tipos p = (X : list), donde list := [] | [T|list]. Sea T el test

de entrada del predicado reverse/2, e.d., 7= X =[]V X = [X1]|X2]. Sea M el

término anotado con tipos que es una representacion de p, e.d., M = ((X), (X :
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‘ emptyl (C, R, AL) : ‘

Entrada: un término anotado con tipos R, un conjunto de conjuntos cobasicos C' vy,
un conjunto AL de tuplas de la forma (B, AV,CS) donde:

B es un término anotado con tipos.
C'S es un conjunto cobdsico.
Para todo x € vars(B), 0 (donde 8 = mgu(tp, tt(CS))) es una variable.

v € AV siy sélo si v € vars(B) y existe v/ € vars(B) tal que v = v'6.
Es decir, AV es el conjunto de variables en vars(B) que son “sinénimas”

(aliased) con alguna otra variable en vars(B) segun 6.

Salida: un valor booleano que denota si R/Cy ~ A, donde C; = C U {Cob |
(B,A,Cob) € AL, para algin B y A}.

Proceso:

1.
2.

Sea C" = {Cob € C'| intersection(R,tt(Cob)) # A};

si C" = 0 entonces return(empty2(AL’,R)), donde AL =
{(S,AVars,Cob) | (S,AVars,Cob) € AL,intersection(R,tt(Cob)) #
A, 0 = mgu(ts,tr), y para todo z,y tal que x € AVars e y € vars(xf),
type(y, R) es finito}. Para esto existen algoritmos simples que comprueban
si una expresién de tipo denota un conjunto finito o infinito de términos.
En otro caso, si included (R, tt(Co)) para algin conjunto cobésico Co en C”
entonces return(true);

En otro caso, tomamos un conjunto cobdsico Cob de C”.

Sean C' = C" — {Cob} y (R, Rest) = expansion(R, Cob));

si included(R',tt(Cob)) entonces return(/ xcgesr emptyl (C', X, AL));

en otro caso, sea AVars = aliased(R’,tt(Cob)). Si para algin = € vars(R'),
se cumple que type(z, R') = T y, bien x € AVars, o bien 26 no es una va-
riable, donde ¢ = mgu(tg:,tt(Cob)), entonces return(emptyl (C’, R, AL));
En otro caso, sea AL’ = ALU{(R', AVars,Cob)};

return(emptyl (C', R', AL") A\ (A xcpgest emptyl (C', X, AL)));

Figura 4.2: Definicién de la funcién emptyl.
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‘ empty2(AL, R): ‘

1. Si AL = () entonces return(false); en otro caso, coger un elemento A € AL.
Supongamos que A = (B, AV,Cob), y sea AL' = AL — {A} y 0 = mgu(tp,tR);

2. siincluded(R,tt(Cob)) entonces return(true), en otro caso, para todas las varia-
bles y € AV, expandir todas las variables = tal que = € vars(yf) (necesariamente
x € vars(R) y type(z, R) es finito). Sea RS el conjunto de términos anotados

con tipos resultante de estas expansiones.

3. Sea RS = {r € RS | intersection(r,Cob) ~ A} (necesariamente para todo
s€RSys¢ RS, sCtt(Cob));

4. si RS’ = () entonces return(true), en otro caso return(A ycpg empty2(AL’, X)).

Figura 4.3: Definicién de la funcién empty2.

list)). Las representaciones mediante minsets de X =[] y X = [X1|X2] son ([])
y ([X1]X2]) respectivamente (en este ejemplo utilizamos tuplas unarias).
Tenemos que T cubre p siy sélo si ((X), (X : list)) C ([]) @ ([X1]X2]) siy sdlo
st ((X), (X : list)) @ comp(([]) @ ([X1]X2])) ~ A siy sélo si ((X),(X : list)) @
comp(([])) ® comp(([X1]|X2])) ~ A. La forma normal disyuntiva de comp(([])) ®
comp(([X1]X2])) es (X3) ® comp(([])) @ comp(([X1]X2])), la cual sélo tiene un
minset. Ahora, tenemos que probar que ((X), (X : list)) ® (X3) ® comp(([])) ®
comp(([X1|X2])) ~ A, ed., si la llamada empty(M,S), donde M = (tur, par),
ta = (X)), py = (X = list), y S = (X3)/{comp([]),comp([X1]X2])} devuelve

true. Esta llamada hace lo siguiente (y de hecho devuelve true):

1. intersection(M, (X3)) devuelve el término anotado con tipos ((X4), (X4 :
list)).
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2. Ya que esta interseccién no es “vacfa” y (X3), que representa el término

anotado con tipos ((X3),(X3 : T)), no estd “incluida” en ((X4), (X4 :

list)), se realiza la llamada

emptyl ({comp([]), comp([X1|X2])}, ((X4), (X4 :list)), ()

Esta llamada devuelve true y hace lo siguiente:

a)

Tenemos que ((X4),(X4 : list)) no estd “incluido” en nin-
guna de las tuplas de términos de los conjuntos cobasicos en
{comp(] ]), comp([X1|X2])}. Por tanto, se selecciona un conjunto
cobésico de este conjunto. Supongamos que comp([X1]|X2]) es el con-

junto cobéasico seleccionado;

(R, Rest) = expansion(((X4),(X4 : list)),comp([X1]|X2])), donde
R = (([X5]|X6]),(X5 : T,X6 : list)), y Rest = {(([]),0)} (0 de-

nota una asignacién de tipos vacia, y (| ]) no tiene variables).

La llamada included (R', ([X1|X2])) devuelve true, y por tanto se rea-
liza la llamada empty! ({comp([])}, (([]), D), D). Dicha llamada también
devuelve true, puesto que (([]),?) C ([]). Por tanto, la llamada inicial

devuelve true. O

El algoritmo de recubrimiento que presentamos es completo para tipos regulares

distributivos de tupla (tuple-distributive reqular types):

Teorema 4.3.4 Sea M un término anotado con tipos en el que todos los tipos son

requlares distributivos de tupla, y S un minset. Entonces empty(M,S) termina,

y devuelve true si y solo si M @ S ~ A.

Aunque es correcto, el algoritmo no es completo para tipos regulares en general

(aunque creemos que es bastante preciso en la préctica):
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Teorema 4.3.5 Sea M un término anotado con tipos donde todos los tipos son
requlares, y S un minset. Entonces empty(M,S) termina, y si devuelve true

entonces M @ S ~ A.

Para cada uno de estos teoremas, la correccion se puede demostrar por induc-
cién sobre la profundidad de recursién de las funciones empty! y empty2 una vez
que terminan; la demostracion sobre su terminacién se puede realizar de la forma
estandar (dichas demostraciones se describen completamente en [DLGH96], y no
las incluimos aqui por brevedad).

Una fuente de imprecisién del analisis en el caso de los tipos regulares que
no son distributivos de tupla es que la funcién intersection(M, A) descrita an-
teriormente calcula un superconjunto de la intersecciéon exacta cuando tratamos
con tipos regulares en general (este resultado se puede derivar de los trabajos
sobre tipos de Dart y Zobel [DZ92]). Otra fuente de imprecision es el uso de
expansion(R, Cob) para particionar el término anotado con tipos R en la funcién
booleana empty! (C, R, ). Dado un par (R’, Rest) donde R’ es un término anota-
do con tipos, y Rest es un conjunto de términos anotados con tipos, suponemos
que todos los términos anotados con tipos en Rest son disjuntos con la tupla de
términos del conjunto cobasico C'ob, pero esto no es cierto para tipos regulares en
general, y, consecuentemente, se puede perder precision. Una solucién para obte-
ner un algoritmo completo para tipos regulares en general consiste en reescribir
el término anotado con tipos que representa el tipo de entrada de un predicado
como la unién de términos anotados con tipos que contienen solamente tipos re-
gulares distributivos de tupla, y aplicar entonces el algoritmo de recubrimiento

descrito anteriormente para cada uno de los elementos de la unién.

4.3.2. Recubrimientos para aritmética lineal sobre enteros

En esta seccién, consideramos tests aritméticos lineales sobre enteros (las

ideas se pueden extender directamente a tests lineales sobre los reales, que



Andélisis de no-fallo 93

es computacionalmente algo més simple). Sin pérdida de generalidad, supo-
nemos que los tests estan en forma normal disyuntiva, e.d., son de la forma
®(z) = Viey NjLi ¢ij(%) donde cada uno de los tests ¢;;(Z) es de la forma
$ij(T) = ap+ a1z + -+ agzy, D 0, con D € {=,#, <,<,>,>}. Determinar si
® () cubre la asignacién de tipos de un entero a cada variable en Z consiste en
determinar si = (VZ)®(Z). Esto es cierto si y sélo si (37)~®(z) es insatisfacible.

En otras palabras, necesitamos determinar la insatisfacibilidad de
~0(7) = N\ Vo5 = AV i),
' i=1j=1

donde ;;(Z) se deriva de —¢;;(z) de la forma siguiente: sea ¢;;(z) =
SF oaixi ) 0. Si (D es un operador de comparacién distinto de ‘=", ¥;;() es
simplemente 2% a;z; (D 0, donde () es el operador complementario de (9, p.e.,
si (D) = ‘>" entonces () = ‘<. Si () = ‘=’, el correspondiente operador comple-

mentario es ‘#’, pero esto se puede escribir en términos de dos tests que utilizan

los operadores >’y ‘<’
hij(7) = (g airi > 0) V (X az; <0).

El sistema resultante, transformado en forma normal disyuntiva, define un con-
junto de problemas de programacion entera: la respuesta al problema original de
recubrimiento es “si” si y sélo si ninguno de estos problemas de programacion
entera tiene solucién. Puesto que de esta forma un test puede dar lugar como
mucho a problemas finitos de programacion entera, se deduce que el problema de
recubrimiento para tests lineales sobre los enteros es decidible.

Ya que determinar si un problema de programacién entera tiene solucion es

NP-completo [GJ79], el siguiente resultado de complejidad es inmediato:

Teorema 4.3.6 El problema de recubrimiento para tests aritméticos lineales so-

bre los enteros es “co-NP-hard”.
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Es de destacar que la gran mayoria de los tests aritméticos encontrados en la
practica tienden a ser bastante simples: nuestra experiencia es que es raro encon-
trar tests con mas de dos variables. La resolucion de problemas de programaciéon
entera en el caso en donde cada desigualdad tiene como mucho dos variables, e.d.,
es de la forma ax + by < ¢, puede decidirse eficientemente en tiempo polinomial
examinando los bucles en un grafo construido a partir de las inecuaciones [AST79)].
Los problemas de programacion entera que aparecen en la practica, en el contexto

del analisis, son por tanto eficientemente decidibles.

4.3.3. Analisis de recubrimiento para tests mixtos

Sea 7 el test de entrada del predicado p y p una asignacion de tipos. Conside-
remos la asignacién de tipos p escrita como un término anotado con tipos M, y
7 escrito en forma normal disyuntiva, e.d., 7 =7 V---V 7,, donde cada 7; es una
conjuncién de tests primitivos (recuérdese que los tests primitivos son la unifica-
cién, desunificacién, etc.). Consideremos el test 7; escrito como 72 A7/, en donde
7 v 7/ son una conjuncién de tests primitivos de unificacién y tests aritméticos
respectivamente (e.d., escribimos los tests aritméticos después de los test de uni-

ficacién). Consideremos también 7/ escrito como un minset D; (recuérdese que

%

D; es la interseccién de una tupla de términos y cero o més conjuntos cobdsicos).

Sea D la unién (disyuncion) de estos minsets.

Ejemplo 4.3.2 Sea p el predicado partition/4 del programa quicksort. Sea 7
eltest X = [|V(X = [H|L]NH > Y)V(X = [H|LJNH <Y) y sea p la asignacién
de tipos (X :intlist,Y : integer), en donde intlist ::= [| | [integer|intlist]. En
este caso, tenemos que M es ((X,Y), (X : intlist,Y :integer)). m = X =[],
n=X=[H|L,H>Y,ym =X =[H|L,H <Y.n se puede escribir como
2 A, donde 7 = X =[] y 7{* = true. De forma similar, 7 = X = [H|L] y

M =H>Y,yrff =X =[H|L|y 7 = H<Y.Finalmente, D = D, ® Dy ® D3,
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donde Dy = ([],Y), Do = ([H|L],Y) y D3 = ([H|L],Y). O

Para comprobar si 7 cubre p, primero comprobamos que D cubre M, ignoran-
do los tests aritméticos. Si D no cubre M, entonces obviamente, el test (completo)
de entrada de p, 7, no cubre M, y devolvemos fallo. En otro caso, creamos (cero
o mas) subproblemas de recubrimiento, cada uno de ellos conteniendo sélo tests

aritméticos, de la forma siguiente:

1. Sea A el conjunto de todas las tuplas de términos y negaciones de conjuntos
cobasicos que aparecen en D (ndtese que la negacién de un conjunto cobdsico

es una tupla de términos, por tanto A es un conjunto de tuplas de términos),

yvsea A ={be A|M®b#A}

2. Para cada tupla de términos b en A”:

a) Seal=M®by 0 =mgu(ty,t);
b) Sea m, = VL, r;, donde {ry,...,rn,} = {t; | b C D; para algin 1 <
i < nyt;es el resultado de aplicar # a 7' (esto se hace teniendo en

cuenta todas las posibilidades de variables “sinénimas”)}. Nétese que

hay un algoritmo para comprobar si b C D; en [Kun87]|.

¢) Comprobar si 7, cubre p; (recuérdese que p; se refiere a la asignacién

de tipos de I):

1) Supongamos que 7, = $1 V -+ V s, y cada s; es una conjuncién
de tests aritméticos primitivos. Si 7, = true entonces devolvemos
éxito;

2) en otro caso, si para alguna variable z que aparece en todos los
si, 1 < i < n, se cumple que type(z, p;) no es un tipo numérico,
entonces devolvemos fallo;

3) en otro caso, usamos el algoritmo descrito en la seccién 4.3.2 para

comprobar si 7, cubre pj.
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Nota: otra forma de crear los subproblemas es: 7, = V., r;, donde
{ri,....;rm} = {t; | I C D; para algin 1 < i < n y t; es el resultado
de aplicar 6 a 71}. Este algoritmo es mas preciso que el anterior, pero es
mas complejo ya que I es un término anotado con tipos y por tanto tene-
mos que usar el algoritmo de recubrimiento descrito en la seccién 4.3.1 para

comprobar que I C D;.

Teorema 4.3.7 Si D cubre M y para cada b € A’, 7, cubre I, entonces el test

de entrada de p, T, cubre M.

Demostracion Esta claro que si D cubre M, entonces la disyuncion de todas
la tuplas de términos de los conjuntos cobdsicos en A’ también cubre M. Por
tanto, para cualquier tupla de términos T que sea una instancia de M, existe al
menos un b € A’, tal que T es una instancia de b, y todos los tests 7 tal que
b C D;, tendran éxito para x. Si 7, cubre I, entonces al menos uno de los tests
t; en 7, tendra éxito para z. Por tanto, segin la construccién de 73, al menos 7;

tendra éxito para z, y podemos concluir que 7 cubre M. n

Ejemplo 4.3.3 Consideremos el ejemplo 4.3.2. Esta claro que D cubre a M, por

tanto procedemos de la forma siguiente:

Lo A={(LY), (H[LY)}, y A= A.

2. Sean bl = ([|,Y) y b2 = ([H|L],Y). Entonces 7,1 = true y 7o = H >
YVHCILY.

3. Tenemos que true cubre (([],Y), (Y : integer)), y también que H > Y V
H <Y cubre (([H|L],Y), (L : intlist, H : integer,Y : integer)), por tanto

7 cubre M. O

Notese que el enfoque anterior también se puede usar para particionar un

problema en un subproblema de recubrimiento en el dominio de Herbrand (tests
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de unificacién/desunificacién) y cero o mas subproblemas de cualquier tipo. En
este caso, utilizariamos el algoritmo apropiado para resolver cada uno de los

subproblemas de recubrimiento resultantes.

4.4. Analisis de no-fallo

4.4.1. El algoritmo de analisis

Una vez que hemos determinado qué predicados cubren sus tipos la deter-
minaciéon de no-fallo es una tarea simple: segin el teorema 4.3.1, el analisis de
no-fallo se reduce a la determinacién de alcanzabilidad en el grafo de llamadas del
programa. En otras palabras, un predicado p no falla si no existe ningin camino
en dicho grafo desde p hacia algin predicado ¢ que no cubre su tipo. Esta in-
formacion de alcanzabilidad se puede propagar facilmente mediante un recorrido
simple del grafo de llamadas en orden topoldgico inverso. Ilustramos esta idea

con el siguiente ejemplo.

Ejemplo 4.4.1 Consideremos el siguiente predicado tomado de un programa

quicksort:
qs(X1,X2) :— X1 =1[ [Xx2=10].
qs(X1,X2) :— X1 = [HIL] | part(H,L,Sm,Lg),

gs(Sm,Sm1), gs(Lg,Lgl), app(Smi, [H|Lgl],X2).

Supongamos que gs/2 tiene el modo de llamada (in, out) el tipo (intlist, -),y
supongamos que ya hemos demostrado que part /4y app/3 cubren los tipos (int,
intlist, -, -) y (intlist, intlist, -) inducidos a partir de sus literales
del cuerpo de la cldusula recursiva anterior. Los tests de entrada para gs/2 son
X1 = [1 VvV X1 = [HIL], los cuales cubren el tipo intlist, lo que significa que

la unificacién con la cabeza no fallard para gqs/2. Deducimos por tanto que una
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llamada a gs/2 con el primer argumento instanciado a una lista de enteros no

fallara. O

4.4.2. Implementacion de un prototipo

Para evaluar la eficiencia y efectividad de nuestra técnica de analisis de no-
fallo, hemos implementado e integrado en el sistema ciaopp [HBPLG99, HBCT99]
un prototipo de un analizador totalmente automético. El sistema toma como
entrada un programa Prolog, el cual incluye una declaracién de médulo de la
forma estandar. También incluye los tipos y modos de los argumentos de los
predicados exportados y sus definiciones. El sistema utiliza el analizador PLAI
(también integrado en ciaopp) para inferir la informacién sobre los modos de
llamada utilizando el dominio “Sharing+Freeness” [MH91], y una adaptacién
del andlisis de Gallagher para inferir los tipos de los predicados [GAW94]. Esta
adaptacion incluye la extension para tratar con tipos paramétricos. Los programas
resultantes anotados con informaciones de tipos y modos se analizan utilizando los
algoritmos presentados para el dominio de Herbrand y tests aritméticos lineales.

El recubrimiento en el dominio de Herbrand se realiza mediante una imple-
mentacion simple y directa de los analisis presentados. La comprobacion de recu-
brimiento para tests aritméticos lineales se implementa directamente utilizando
el “Omega test” [Pug92]. Este test determina si existe una solucién entera de un
conjunto arbitrario de igualdades y desigualdades lineales, a las que nos referimos
como a un problema.

Hemos probado el prototipo, en primer lugar, con algunos programas sim-
ples de prueba estandar, y luego con programas mas complejos. Estos tltimos
los hemos tomado de los usados en el analisis de cardinalidad de Braem y
otros [BCMH94], que es el trabajo mds relacionado con el nuestro de los que
conocemos. En la tabla 4.1 mostramos algunos resultados relevantes de nuestras

pruebas. La columna Programa muestra los nombres de programa, IN el niimero
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de predicados en el programa, F el nimero de predicados que el andlisis detecta
que no fallan, Cov el nimero de predicados que el analisis detecta que cubren
sus tipos, C el nimero de predicados que no fallan detectados por el andlisis de
cardinalidad mencionado anteriormente [BCMH94|, Tr el tiempo empleado por
el anélisis de no-fallo (SPARCstation 10, 55MHz, 64Mbytes de memoria), Ty, el
tiempo requerido para inferir los tipos y modos, y T el tiempo total de anali-
sis (todos los tiempos vienen dados en milisegundos). La tltima fila de la tabla

muestra los tiempos medios de analisis por predicado.

Los resultados son bastante esperanzadores y muestran que el andlisis de-
sarrollado es bastante preciso y que también es bastante mas potente que el
andlisis de cardinalidad [BCMH94] en cuanto a deteccién de no-fallo se refiere.
Que nosotros sepamos, el nuestro es el tnico andlisis de los desarrollados hasta el
momento que pueden detectar no-fallo. Los resultados experimentales presenta-
dos en [BCMHO94] sugieren que el andlisis de cardinalidad es més apropiado para
detectar determinismo que no fallo. En [BCMH94] se comenta que la informacién
sobre éxito seguro se puede mejorar utilizando un dominio de tipos mas sofis-
ticado. Sin embargo, esta observacion también es aplicable a nuestro analisis, y
los tipos inferidos por nuestro sistema son similares a los usados en [BCMH94].
Ademas, la razon principal de la potencia de nuestro algoritmo es el uso de la
nocion de recubrimiento, la cual permite detectar cuando al menos una de las
clausulas (no necesariamente la misma) que definen un predicado no fallard para
todas las llamadas posibles. El anélisis de cardinalidad detecta el no-fallo sélo
cuando al menos una de las cldusulas (siempre la misma) que definen un pre-
dicado no fallara para todas las llamadas posibles. Los tiempos del analisis de
no-fallo son bastante buenos, a pesar de que la implementacion actual del siste-
ma es bastante simple y no estd optimizada (por ejemplo, la llamada al “omega

test” se realiza mediante un proceso externo). Los tiempos de andlisis totales son
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bastante aceptables, teniendo en cuenta incluso los tiempos de analisis de tipos y
modos, los cuales también son ttiles en otras partes del proceso de compilacion.

El sistema Mercury [HSC96] permite al programador declarar que un predica-
do producird como minimo una solucion, e intenta verificar esto con respecto a los
términos Herbrand con tests de igualdad. Que nosotros sepamos, el compilador
de Mercury no trata con restricciones de desigualdad en el dominio de Herbrand.
Ni tampoco trata con tests aritméticos, excepto en el contexto del constructor
“if-then-else”. Como tal, es considerablemente mas débil que el enfoque descrito

aqui.

4.5. Aplicaciones

Existen varias aplicaciones de nuestro analisis. La primera aplicacién es la de
implementar control de granularidad en compiladores paralelizantes, mediante el
uso de funciones que estiman unas cotas inferiores del coste de procedimientos,
la cual fue la pricipal motivacién por la que hemos desarrollado el analisis de
no-fallo. Referimos al lector al capitulo 2 en donde se describe en detalle esta
aplicacion y al capitulo 3 en el que se describe en detalle la determinacion de
cotas inferiores del coste de procedimientos.

La segunda aplicacién también tiene que ver con el paralelismo (conjuntivo),
en particular con la eliminacion de computaciones especulativas. Consideremos
un numero de objetivos en un resolvente para las cuales se ha determinado que
son independientes. Como se muestra en [HR95], e ignorando los costes de pa-
ralelizacion (los cuales pueden tenerse en cuenta utilizando técnicas de control
de granularidad), se puede garantizar que el tiempo empleado en su ejecucion
paralela es menor o igual que el correspondiente a su ejecucion secuencial. Sin
embargo, es imposible determinar que no se realizard mas trabajo en esta eje-
cucion paralela. Esto se debe a la posibilidad de que uno de los objetivos falle.

Consideremos dos objetivos p y ¢ de forma que ¢ se ejecuta después de p en la eje-
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Programa | N | F (%) | Cov (%) C Tr T Tr
Hanost 2 | 2 (100) 2 (100) | N/A 60 860 920
Deriv 1] 1(100) | 1(100)| N/A 80 940 | 1,020
Fib 1]1(100) | 1(100)| N/A 20 90 110
Mmatriz 3| 3 (100) 3 (100) | N/A 90 350 440
Tak 1]1(100)| 1(100)| N/A 10 110 120
Subs 1]1(100) | 1(100)| N/A 50 90 140
Reverse 2 | 2 (100) 2 (100) | N/A 10 100 110
Qsort 313 (100)| 3(100)| 0(0) 80 440 520
Qsort? 51 3 (60) 3 (60) | 0 (0) 100 390 490
Queens 51 2(40) 2 (40) | 0 (0) 120 360 480
Gabriel | 20| 3(15)| 10(50)| 0(0)| 420 1,860 | 2,280
Read 38| 8(21) | 19(50) |8 (21) | 540 | 12,240 | 12,780
Kalah 44 | 18 (40) | 29 (65) | 6 (13) | 1,500 | 14,570 | 16,070
Plan 16| 4025 1168 | 0| 80| 7000 7810
Credit 25 [ 10 (40) | 18 (72)| 0(0)| 4720| 1470| 6,190
Py 10| 2 (20) 6(60) | 0(0)| 540 | 1,600 | 2,140
Media - 36 % 63 % 3% | 51 (/p) | 239 (/p) | 291 (/p)

Cuadro 4.1: Precisién y eficiencia del andlisis de no-fallo (tiempos en mS).

cucién secuencial. Supongamos también que p falla (en ambas de las ejecuciones,
secuencial y la correspondiente paralela). Si p y ¢ se ejecutan en paralelo, puede
que una parte de ¢ se ejecute hasta el punto en el que p falla (la ejecucién de
¢ se interrumpird en este punto normalmente). Aunque esto no supone ninguna
pérdida (slow-down), acarrea cémputos innecesarios que quitan recursos a otros

computos que si son tutiles (y por tanto si se reduce la ganancia). Por tanto, la
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determinacion de que los objetivos en una conjuncién no fallardn, todos salvo
el de més a la derecha (nédtese que el fallo de ¢ en el ejemplo anterior no tiene
estos efectos negativos), nos permite garantizar que no se realiza computaciones

especulativas.

Una tercera aplicacién se engloba dentro del area general de transformacién de
programas, en donde la informacion de no-fallo se puede utilizar para determinar

el orden de ejecucion de los literales en una clausula. Consideremos una clausula

H L Blvp(X)7BZJQ(X>7B3

donde By, By, By son secuencias de literales, p(X) produce ligaduras para X, y
q(X) es el objetivo mas a la izquierda que tiene X como un argumento de entrada.

Si conocemos que p no falla, podemos transformar esta clausula en

H - Bl,Bg,p(X)7Q(X),Bg.

El cédigo resultante puede que sea mas eficiente que el original si un literal de la

secuencia By puede fallar.

Finalmente, otra de las aplicaciones importantes del andlisis de no-fallo es
acelerar el proceso de desarrollo de programas asistiendo a los programadores
en la deteccion de predicados que con seguridad no fallan. Esto puede ayudar
a la deteccion de errores de programacién en tiempo de compilacién, de forma
muy similar a como lo hace la comprobacién de tipos en lenguages tipados, ya
que en programas logicos usualmente se espera que un predicado tenga éxito y
produzca una o mas soluciones. Sin embargo, en la mayoria de los sistemas de
programacion, se realizan muy pocas comprobaciones en tiempo de compilacién.
Como comentabamos antes, el sistema esta actualmente integrado en el sistema

ciaopp y se utiliza con estos propésitos (ademds de su uso en optimizaciones).
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4.6. Conclusiones del capitulo

Hemos propuesto un método en el que a partir de modos de llamada e infor-
macién de tipos (aproximaciones por arriba) se pueden detectar procedimientos
y llamadas que no fallardn (e.d., producirdan al menos una solucién o no termi-
naran). La técnica se basa en una nocién simple e intuitiva de un conjunto de
tests que “cubren” el tipo de un conjunto de variables. Hemos propuesto algo-
ritmos correctos y completos para determinar recubrimientos que son precisos y
eficientes en la préactica. Hemos comentado aplicaciones del analisis de no-fallo,
entre las que podemos citar: estimacién de cotas inferiores del coste de procedi-
mientos (que a su vez son tutiles en el control de granularidad); eliminacién de
paralelismo especulativo; deteccién de errores de programacion y transformaciéon
de programas. Hemos implementado (e integrado en el sistema ciaopp) el anélisis
de no-fallo propuesto y hemos mostrado que se obtienen mejores resultados que

con técnicas propuestas anteriormente.
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Capitulo 5

Calculo dinamico y eficiente de

tamanos de términos

Como se vio en el capitulo 2, para estimar de forma razonablemente aproxi-
mada el coste de la ejecucion de una llamada recursiva, y por tanto, poder realizar
un control de granularidad adecuado, es necesario conocer en tiempo de ejecucion
el tamano de los términos que aparecen en los argumentos de entrada de dicha
llamada. Por tamano de término nos referimos a medidas tales como longitud de

lista, profundidad, o nimero de nodos (constructores o “funtores”) en el mismo.

Posponer el calculo preciso de tamanos de términos a tiempo de ejecucion
parece inevitable en general, ya que incluso técnicas sofisticadas de compilacién
tales como interpretacion abstracta estdn basadas en calcular aproximaciones de
sustituciones de variables para ejecuciones genéricas que corresponden a clases
generales de entradas, mientras que el tamano es una caracteristica bastante
especifica de una entrada particular. Aunque la técnica de aproximacion puede
ser util en algunos casos, nuestro objetivo es abordar el problema general en el
que el tamano de los datos de entrada han de ser calculados dinamicamente en

tiempo de ejecucion. Por supuesto, el calcular el tamano de los datos en tiempo de

105
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ejecucion es bastante simple, pero conlleva una cantidad significativa de trabajo
extra asociado. Este trabajo incluye el tener que recorrer partes significativas de
los términos (a menudo los términos enteros) y el proceso de cuenta o incremento

realizado durante este recorrido.

Nuestro objetivo es proponer una forma nueva y eficiente de calcular dichos
tamanos. La idea esencial estd basada en la observacion de que los términos a
menudo ya son recorridos por procedimientos que son llamados en el programa
antes que otros procedimientos que necesitan el conocimiento del tamano de di-
chos términos, y por tanto, sus tamanos pueden ser calculados “sobre la marcha”
por los procedimientos anteriores, después de realizarles algunas transformacio-
nes. Aunque el proceso de cuenta no se elimina, el trabajo asociado se reduce
debido a que no se realiza un recorrido adicional de los términos. En este capitulo
presentamos un método sisteméatico para determinar si un programa puede ser
transformado para calcular el tamano de un término particular en un punto del
programa sin tener que realizar un recorrido adicional de dicho término. Ademas,
si existen varias transformaciones, la técnica consigue encontrar transformaciones

minimales con respecto a cierto criterio.

Aunque la principal motivacién de nuestro trabajo sobre céalculo de tamanos
ha sido el control de granularidad, es de destacar que la necesidad de conocer en
tiempo de ejecuciéon el tamano de los términos a los cuales estan ligadas las va-
riables de un programa légico se pone de manifiesto ademas en otras aplicaciones
relacionadas con optimizacion de programas, como por ejemplo eliminacion de re-
cursividad y seleccién de diferentes algoritmos o reglas de control cuya eficiencia

puede depender de tales tamanos.

En el caso de la eliminacién de la recursividad, el problema consiste en que,
dado que los tamanos de ciertos términos son conocidos, un predicado recursivo

se puede convertir en otro no recursivo, que contiene los cuerpos de las diferentes
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recursiones y es mas eficiente. Técnicas tales como “reform compilation” [Mil91,
BM92| intentan hacer esto de forma eficiente realizando cierto preproceso en
tiempo de compilacién, pero dejando el cédlculo del tamano de los términos para
ser realizado en tiempo de ejecucion.

Los contenidos del resto del capitulo son los siguientes: en la seccién 5.1 se hace
una breve descripcién de la técnica. La seccién 5.2 introduce las representaciones
bésicas y la seccion 5.3 presenta el concepto de transformaciéon. La seccion 5.4
introduce los conceptos de transformaciones irreducibles y 6ptimas, y destaca
su utilidad. La seccion 5.5 presenta algoritmos para encontrar transformaciones
irreducibles y un ejemplo completo de uno de ellos. La secciéon 5.6 discute las
ventajas de esta técnica y finalmente la seccién 5.7 muestra algunos resultados

experimentales.

5.1. Descripcion del enfoque

Como mencionamos al principio del capitulo, estamos interesados en transfor-
mar algunos predicados de forma que calculen los tamanos de algunos de sus datos
en tiempo de ejecucion, ademéds de realizar su computacién normal. A menudo
se da la situacion en la que, debido a previas transformaciones u otras razones,
el tamano de ciertos datos es conocido, de forma que éste puede ser utilizado
como un punto de partida en el calculo dindmico del tamano de los datos que se
necesita determinar en un determinado punto del programa. Por tanto, estamos
interesados en el problema general de transformar programas de forma que cal-
culen el tamano de un conjunto de términos, dado que se conoce el tamano de

otro conjunto (disjunto) de términos.
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Por ejemplo, consideremos el predicado append/3, definido como:

append([], L, L).
append([H|L], L1, [HIR]) :— append(L, L1, R).

Supongamos que queremos transformar dicho predicado pare que calcule la
longitud de su tercer argumento. Observando el caso base podemos inferir que la
longitud del término que aparece en el tercer argumento de la cabeza es igual a
la del término que aparece en el segundo argumento después de cualquier com-
putacién que tenga éxito. Podemos expresar esta relacion de la forma siguiente:
head[3] = head[2], en donde head[i] denota el tamano del término que aparece en
el i-ésimo argumento de la cabeza. Por tanto, podemos transformar este caso base
anadiendo dos argumentos adicionales, que representan el tamano de los términos
que aparecen en el segundo y tercer argumento respectivamente.

append3i2([], L, L, S, 8).

De esta forma, si llamamos al caso base suministrando el tamano del segundo
argumento, obtendremos el del tercero. Observando la clausula recursiva, vemos
que el tamano del tercer argumento de la cabeza es igual al tamano del tercer
argumento del primer literal del cuerpo mas uno. Expresamos esta relacion de
tamano de la forma siguiente: head[3] = body:[3] + 1, en donde body;[i] denota el
tamano del término que aparece en el i-ésimo argumento del j-ésimo literal del
cuerpo (numeramos los literales de izquierda a derecha, asignando “1” al literal
que hay justo después de la cabeza).

Podemos pensar entonces en utilizar una versién transformada de este literal
del cuerpo para calcular body; [3]. Pero para realizar esto es necesario suministrar
a la llamada el tamano del segundo argumento de este literal del cuerpo (body;[2]),
de forma que se calcule body; [3] cuando la recursién termine. Dado que ya tenemos
la relacién de tamano body; [2] = head[2], podemos concluir que es posible calcular

el tamano del tercer argumento de append/3 si suministramos el tamano del
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segundo argumento en la llamada. La clausula recursiva se puede transformar

trivialmente, con el conocimiento de las relaciones de tamano anteriores.
Concluimos que el predicado append/3 puede transformarse de forma que

calcule el tamano de su tercer argumento, dado que se le suministra el del segundo

en la llamada a dicho predicado. El predicado transformado podria ser:

append3i2([],L,L,S,S).
append3i2([H|L],L1,[H|R],S2,83) :— append3i2(L,L1,R,S2,5b3),
S3 is Sb3 + 1.

Por razones de claridad de exposicién hemos utilizado esta transformacion,
aunque no sea ideal, dado que destruye la recursividad “por la cola”. Sin em-
bargo, el problema de realizar otra transformacion equivalente a la anterior y
que preserve dicha recursividad es trivial. De hecho, éstas son las transformacio-
nes realizadas en la practica. Notese también que, aunque el presentar la técnica
propuesta en términos de una transformacion fuente-fuente es conveniente por
claridad y porque es una técnica de implementacion viable, obviamente, las trans-
formaciones pueden realizarse también a un nivel més bajo, para reducir atin mas
los “overheads” en tiempo de ejecucion.

Observando el predicado transformado anterior vemos que el problema se
puede reducir a encontrar lo que denominamos un “grafo de dependencias de ta-
manos” para cada clausula del predicado que se va a transformar. En la figura 5.1
mostramos los grafos de dependencia de tamanos correspondientes al ejemplo an-
terior. En esta figura, los grafos G2 y G1 corresponden al caso base y a la clausula
recursiva de append/3 respectivamente.

Informalmente, el conjunto de grafos de dependencia de tamafios contiene la
informacion necesaria para transformar un predicado, y se representa con lo que
denominamos un nodo de transformacion. En general, es necesario transformar

méas de un predicado para realizar un calculo de tamanos determinado. En este
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(o) o G o
e G2

Figura 5.1: Grafos de dependencia de tamanos para el predicado append/3.

caso, los nodos de transformacion se pueden ver como nodos en un arbol de
bisqueda que se explorara con el objetivo de encontrar un conjunto de tales nodos
que conduzca a una transformacién del programa que calcula correctamente los
tamanos deseados de los datos.

En esencia, el enfoque propuesto implica:

1. Inferir todas las posibles relaciones de tamano entre argumentos de las
clausulas del programa que pueden verse implicadas en el calculo de ta-
manos deseado. Podemos considerar solamente predicados en el componen-
te fuertemente conexo del grafo de llamadas correspondiente al predicado

que es el punto de entrada de la transformacion.
2. Construir todos los posibles nodos de transformacion.

3. Encontrar el conjunto de nodos de transformacién a partir de estas relacio-

nes que conduzcan a calculos de tamanos correctos.

La inferencia estatica de relaciones de tamano entre argumentos se ha estudia-
do ampliamente [UV88, VS92, DLH90, GDL95, BK96]. En particular, nosotros
nos referimos a las relaciones de tamano descritas en [DLH90]. Se pueden utilizar

varias métricas para determinar el “tamano” de un término, p.ej., nimero de
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nodos en un término (term-size), profundidad del término (term-depth), longi-
tud de lista (list-length), valor entero (integer-value), etc. [DL93]. Consideremos
la funcién | - |, : H — N (definida en [DL93]), que hace corresponder a los
términos “ground” su tamano de acuerdo con alguna métrica especifica m, en
donde H denota el Universo de Herbrand, e.d. el conjunto de términos “ground”
del lenguaje, y NV, denota el conjunto de los ntimeros naturales aumentado con
el simbolo especial L, que significa “no definido”. Algunos ejemplos de dichas
funciones son “list_length”, que asigna a las listas “ground” sus longitudes, y
a todos los demads términos “ground” el simbolo L; “term_size”, que asigna a
cada término “ground” el niimero de constantes y simbolos de funciéon que apa-
recen en él; “term_depth”, que asigna a cada término “ground” la profundidad

de su representacion en arbol; etc. Por ejemplo, |[a, b]|ist_length = 2, en cambio

|f(a)|list_length = 1.

En [DL93], las relaciones de tamano se clasifican en dos tipos: “intra-literal”
e “inter-literal”. El primer tipo se refiere a relaciones de tamano entre las posi-
ciones de argumentos en un mismo literal. Son relaciones que se cumplen entre
los tamanos de los argumentos de todos los atomos en el conjunto de éxito para
el predicado correspondiente al literal y son similares a las descritas en [VS92].
El segundo tipo se refiere a las relaciones entre posiciones de argumentos en-
tre diferentes literales de una clausula de la cabeza de la clausula. Por ejemplo
sizes = sizey + Sizey es una relacion de tamano intra-literal para el predicado
append/3 que expresa que la longitud de su tercer argumento es la suma de las
longitudes de sus dos primeros argumentos. Sin embargo head[3] = body;[3]+1 es
una relacién de tamano de tipo inter-literal correspondiente a la clausula recur-
siva de append/3, y expresa que para cada sustitucién que hace “ground” a los
términos que aparecen en las posiciones head[3] y body;[3], el tamafio del término

que aparece en la posicién head[3] es igual al tamafio del término que aparece en
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la pOSiCién bOdyl [3] mas uno, e.d. ’ [HlR] ‘list_length = | R |list_1ength + 1 se Cumple

para cada sustitucién que hace “ground” a H y R.

5.2. Transformacion de procedimientos

Un grafo de dependencia de tamanos es un grafo dirigido y aciclico cuyos
nodos pueden ser de los tipos siguientes: a) Una posicion en una clausula: head]i]
o body;[i], como se describe en la seccién 5.1; b) Un operador aritmético binario
(+, —, etc.); o ¢) Un ndmero entero no negativo.

Distinguimos dos clases de arcos en el grafo:

s Arcos del tipo Intra-literal que son los que van desde una posicién en un
literal del cuerpo hasta otra posicion en el mismo literal, mas formalmente,
desde body; k] hasta body;[n] en donde ¢ = j y k # n. Su significado es el
siguiente: el tamano del término que aparece en la posicién k-ésima del i-
ésimo literal del cuerpo lo calcula una versién transformada del predicado de
este literal. Para realizar dicho calculo de tamanos, la version mencionada
requiere que en la llamada se suministre el tamano del término que aparece

en la posicién n-ésima.

» Arcos de tipo Inter-literal son los demés (e.d. aquéllos que no son de tipo

intra-literal).

Hay un arco de tipo inter-literal desde la posicion x hacia otra posicion y si el
tamano del término que aparece en la posicion x es igual al tamano del término
que aparece en la posicién y. Los nodos que son operadores aritméticos o niimeros
se utilizan para expresar relaciones aritméticas entre los tamanos de posiciones
de argumentos, como se ilustra en la figura 5.1. Atendiendo al ntimero y tipo de
arcos salientes y entrantes permitidos, establecemos una clasificacion de los nodos

de la forma siguiente:
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= Solamente estdn permitidos dos casos para nodos referentes a posiciones de

la cabeza:

e Nodos de tamanos de entrada, los cuales tienen uno o mas arcos en-

trantes del tipo inter-literal.

e Nodos de tamanos de salida, que tienen exactamente un arco saliente

del tipo inter-literal y ningiin arco entrante.
= Para las posiciones del cuerpo, solamente se permiten dos casos:

e Nodos de tamanos suministrados, los cuales tienen un arco saliente
del tipo inter-literal y uno o mas arcos entrantes del tipo intra-literal.
Estos nodos corresponden a los argumentos cuyo tamano se suministra

en la llamada a un literal transformado del cuerpo.

e Nodos de tamanos calculados, que tienen uno o mas arcos entrantes del
tipo inter-literal y cero o mas arcos salientes del tipo intra-literal. Estos
nodos corresponden a aquellos argumentos cuyo tamano se calcula por

literales transformados del cuerpo.

= Un nodo que es un operador aritmético binario tiene dos arcos salientes del

tipo inter-literal y un arco entrante del tipo inter-literal.

= Un nodo que es un numero entero no negativo tiene solamente un arco

entrante del tipo inter-literal y ningin arco saliente.

Consideremos el grafo de dependencias de tamanos G1 de la figura 5.1. head|2]
es un nodo de tamanos de entrada, head[3] un nodo de tamanos de salida, body; [2]
es un nodo de tamanos suministrados y body; [3] es un nodo de tamanos calculados.
Un nodo de transformacion para un predicado Pred es un par (Label, Graphs),
en donde Graphs es un conjunto de grafos de dependencias de tamanos. Hay

exactamente un grafo para cada clausula que define un predicado. Supongamos
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que hay n clausulas en la definicién del predicado Pred. Sea G; el grafo de de-
pendencia de tamanos para la clausula i, e I; y O; el conjunto de argumentos de
entrada y salida de G; respectivamente. Sea I = i, I; y O = U;~, O;. Enton-
ces Label, la etiqueta del nodo de transformacién, es una tupla (Pred, Is,Os),
en donde Is = {i | head[i] € I} y Os = {i | head[i] € O}. Con la etiqueta
definida anteriormente podemos expresar qué predicado Pred se transforma y
qué tamanos de argumentos se calcularan en funcién de qué otros. La versién
transformada de Pred tendra un argumento adicional para cada elemento i € s
(el cual quedara ligado al tamano del término que aparece en el i-ésimo argu-
mento de la cabeza a la llamada del predicado) y j € Os (que quedara ligada
al tamano del término que aparece en la posicién j-ésima de la cabeza una vez
que la llamada tenga éxito). Por ejemplo, (append/3,{2},{3}) es una etiqueta
que establece que el predicado append/3 se transformard para calcular el tamano
de su tercer argumento, dado que a la llamada se le suministra el tamano del
segundo argumento. Esto significa que es necesario anadir dos argumentos extra
al predicado transformado los cuales representaran los tamanos del segundo y

tercer argumento de append/3.

Ejemplo 5.2.1 La figura 5.1 representa el nodo de trasformacién compuesto por
los grafos de dependencia de tamanos G1 y G2, es decir ((append/3,{2},{3}), {G1,
G2}). O

Requerimos que los grafos de dependencia de tamanos cumplan la condiciéon
siguiente: si hay un arco de tipo inter-literal desde un nodo de tamatos sumi-
nistrados body;[k] hacia un nodo de tamanos calculados body;[n| entonces j < i.
Esta condicion nos asegura que los tamanos suministrados a un literal transfor-
mado solamente los calculan literales anteriores en el cuerpo. Este requisito se
debe al hecho de que los tamanos suministrados deben estar “ground” en la lla-

mada, dado que nos interesa utilizar predicados predefinidos similares a “is/2”
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body4

body4[3]

body4[2] G3

Figura 5.2: Grafos de dependencia de tamanos para el predicado gsort/2.

(de hecho, versiones mas eficientes y especializadas) para realizar las operaciones
aritméticas necesarias para calcular los tamanos, y estos predicados predefini-
dos requieren que todos sus argumentos excepto uno de ellos sea “ground”. Esta
condicién puede relajarse si el lenguaje subyacente es por ejemplo un lenguaje
de programacién légica con restricciones [JL87], que pueda resolver ecuaciones
lineales. Sin embargo, la resolucién de ecuaciones probablemente supondria un
coste significativo. Por tanto, forzamos la condicién mencionada por dos motivos:
para que el calculo de tamanos sea eficiente y para que los programas transfor-
mados puedan ejecutarse sin necesidad de ninguna capacidad de resolucién de
restricciones en el lenguaje subyacente.

En un grafo de dependencia de tamanos el conjunto de todos los nodos corres-
pondientes al i-ésimo literal (e.d. aquellos de la forma body;[j]) se denomina un
nodo de literal body;. A modo de ejemplo, consideremos el grafo de dependencia
de tamanos G1 de la figura 5.1. En dicha figura, el conjunto {body; [2], body,[3]} es
el nodo de literal body,. También agrupamos los nodos de tamanos suministrados
y calculados correspondientes a un literal determinado en los conjuntos S y C res-
pectivamente (en el ejemplo S = {body,[2]} v C' = {body,[3]}). Asociamos con el
nodo de literal la etiqueta (Pred, Is,Os), en donde Pred es el nombre del predi-
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cado y aridad del literal y I's = {j | body;[j] € S}y Os = {j | body;[j] € C} (en el
ejemplo, la etiqueta asociada con el nodo de literal body, es (append/3,{2},{3})).
La etiqueta del nodo de literal indica qué version transformada del predicado del
literal corresponde a dicho literal. Esta es la versién que realiza el célculo de ta-
manos expresado por la propia etiqueta. Cuando se transforma la clausula en la
que aparece el literal, dicho literal se reemplazara por una llamada que realiza el

calculo de tamanos.

5.3. Transformacién de conjuntos de procedi-

mientos: transformaciones

En esta seccién abordamos el problema de transformar conjuntos de procedi-
mientos que forman parte de un grafo de llamada para que éstos realicen el célculo
de tamanos de términos. En este caso se necesita al menos un nodo de transfor-
macién para algunos de ellos, los cuales deben de cumplir unas condiciones que

se explicaran a continuacion.

Definicién 5.3.1 [Transformacion| Es un grafo compuesto por un conjunto N de
nodos de transformacion y un conjunto de arcos. Hay un nodo de transformacién

especial F € N que llamamos el punto de entrada de la transformacién y:

1. Sea G un grafo de dependencias de tamanos cualquiera de T}, en donde T}
es un nodo de transformacion tal que 77 € N, y sea [ cualquier nodo de
literal de GG, entonces [ tiene exactamente un arco saliente y ningin arco
entrante. Este arco va desde [ hasta algin nodo de transformacién T € N
tal que la etiqueta de T3 es igual a la etiqueta asociada con el nodo de
literal [ (nétese que Ty y Ty pueden ser el mismo nodo de transformacion).

La idea intuitiva subyacente a este arco es la siguiente: supongamos que
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Ly es el literal correspondiente a [ en la clausula correspondiente a G, y
Lo es la version transformada de L la cual realiza el cdlculo de tamanos
indicado por la etiqueta asociada con [. El arco establece que el predicado
de L, se puede transformar de acuerdo con la informacién representada en

T5 obteniéndose el predicado de Ls.

2. Hay un arco desde un nodo de transformacién 77 € N hacia un nodo de
transformacion T, € N si y sélo si hay un arco desde algin nodo de literal [
de T hacia T5. Intuitivamente, este arco establece qué predicado transfor-
mado correspondiente a T7 llama al predicado transformado correspondiente

a Tg.

3. Todos los nodos de transformacién T € N son alcanzables desde E. n

Definicién 5.3.2 [Especificacién del célculo de tamanos] Definimos una Especi-
ficacion del Cdlculo de Tamarios como un par (Pred,Os), en donde Pred es el
nombre y aridad del predicado que sera transformado, y Os es un conjunto de
nimeros de argumentos cuyos tamanos son calculados por el predicado transfor-

mado en tiempo de ejecucion. n

Definicién 5.3.3 [Transformacién para una especificacién de cdlculo de ta-
manos] Una transformacién para una especificacién del calculo de tamanos

(Pred,Os), es una transformacién T' tal que la etiqueta del punto de entrada

de T es de la forma (Pred, Is,Os). n

Teorema 5.3.1 Si existe una Transformacion T, para una especificacion de
cdlculo de tamanos (Pred,Os), tal que la etiqueta del punto de entrada de T es
(Pred, Is,0s), entonces es posible transformar las cldusulas de Pred de forma
que se obtiene un predicado transformado Pred’, tal que Pred calcula los ta-

manos de los argumentos indicados en Os, dado que se suministran los tamanos
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de los argumentos indicados en Is, ademds de realizar la misma computacion que

realiza Pred.O

5.4. Transformaciones irreducibles/éptimas

Dado que puede haber muchas transformaciones posibles para una determina-
da especificaciéon de calculo de tamanos, nos interesa encontrar transformaciones
que supongan el minimo coste en tiempo de ejecucion. Dicho coste es dependiente
del sistema, ya que depende del coste del paso de argumentos y de las operaciones
aritméticas. La reduccién del mencionado coste nos sugiere el considerar transfor-
maciones que tengan el minimo nimero de nodos de transformacion y que cada
uno de ellos tenga el minimo nimero de elementos en s, en donde (Pred, Is,Os)
es la etiqueta de cualquier nodo que forma parte de la transformaciéon. Es decir,
para transformar un predicado de forma que éste calcule los tamanos de algunos
de sus argumentos, quisiéramos conocer cuales son los argumentos cuyo tamano
es estrictamente necesario para realizar este cdlculo (de forma que sélo se anadan
los argumentos adicionales necesarios y se anadan sélo las operaciones necesarias
a los predicados transformados) y también cudl es el minimo nimero de predi-
cados que han de ser transformados. En primer lugar introduciremos el concepto
de transformacion irreducible y veremos que para determinar si es posible trans-
formar un predicado, solo necesitamos considerar transformaciones irreducibles.
Seguidamente presentaremos algunas ideas acerca de la obtencion de transforma-

ciones irreducibles 6ptimas.

Definicién 5.4.1 [Orden entre etiquetas] Dadas dos etiquetas, X =
(Pred, Is,,0s) eY = (Pred, Is,,Os), decimos que X <; Y siysélosiIs, C Is,.
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Por ejemplo:  (append/3,{2},{3}) <; (append/3,{1,2},{3}), sin embargo
(append/3,{2},{3}) # (append/3, {1}, {3})

Definicién 5.4.2 [Transformacién Irreducible]

Una transformacion 7', es irreducible si y sélo si:

1. La etiquetas de los nodos de transformacién en 7' son tunicas.

2. No hay dos nodos de transformacion en 7', etiquetados con las etiquetas X

e Y respectivamente, tales que X <; Y. n

Representamos una transformacién irreducible como un par (L,T), en don-
de T es un conjunto de nodos de transformacion y L es la etiqueta del nodo
de transformacion que es el punto de entrada de la transformacién (recuérdese
que las etiquetas de los nodos de transformacién en 7' son unicas). El punto de
entrada pertenece al conjunto T'. Dado que las etiquetas de los nodos de transfor-
macién son unicas, no es necesario representar explicitamente ningtin arco en la
transformacién irreducible (estos se pueden determinar de forma univoca de las

condiciones de la definicién 5.3.3). Por tanto, omitimos todos los arcos.

Ejemplo 5.4.1 Consideremos el predicado gsort/2 definido de la forma siguien-

te:

Cl: gsort([],[]).

C2: gsort([First|L1],L2) :-
partition(First,L1,Ls,Lg),
gsort(Ls,Ls2),qsort(Lg,Lg2),
append(Ls2, [First|Lg2],L2).

y supongamos que queremos transformarlo para que calcule la longitud de su se-

gundo argumento. En la figura 5.2 se muestran grafos de dependencia de tamanos
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Node: N1 Label: (gsort/2,{ }.{2}) Node: N2 Label: (append/3,{2},{3}) le—

(o) Cesse ) rena)

body3 head[2] head[3]

head[2]
body3[2] G5
G1
1 +
N
1

body4 body4[2] body4[3] body1 body1[2] body1[3]

Figura 5.3: Una transformacién irreducible.

correspondientes a las clausulas del predicado gsort/2. En esta figura, el grafo
de dependencia de tamanos G3 corresponde al caso base (C1) de este predicado,
y G4 y G5 corresponden a su cldusula recursiva (C2). Sea N1 el nodo de trans-
formacién N1 = ((¢gsort/2,0,{2}),{G3,G5}). Sea N2 el nodo de transformacion
del ejemplo 5.2.1. Entonces, el par ((¢gsort/2,0,{2}),{N1, N2}) es una transfor-
macién irreducible, cuyo punto de entrada es el nodo N1. Esta transformacién
irreducible se representa en la figura 5.3. El par ((append/3,{2},{3}),{N2}) es

también una transformacion irreducible. O

Un comentario acerca de la generacion y naturaleza de nodos de transforma-
cién: esta generacion se realiza a través de un andlisis de modos para determinar
patrones de flujo de datos [Deb89, MH92, Bru91] y un andlisis del tamano de
los argumentos [DLH90]. Este anélisis combinado puede inferir, en algunos casos,
relaciones de tamano de tipo intra-literal entre los argumentos de un predicado.
Esta informacion se puede usar para generar nodos de transformacién que for-
man parte de una transformacién, pero que necesitan recorrer menos datos, ya
que el calculo de un tamano dado puede realizarse directamente mediante una

operacién aritmética, en lugar de tener que ir incrementando durante la ejecu-
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cién del predicado. Supongamos por ejemplo que el analisis infiere la relacion de
tamafo de tipo intra-literal sizes = size; + sizes para el predicado append/3 (la
cual expresa que la longitud de su tercer argumento es la suma de las longitudes
de sus dos primeros argumentos), y la relacién de tamano de tipo intra-literal
sizes = sizep para el predicado gsort/2. Consideremos la clausula C2 del ejem-
plo 5.4.1. Utilizando sizes = size; + sizey para append/3 tenemos que se cumple
|IL2tist _tength = |LS2]list_length + |[First|Lg2]|iist tength Para cada sustitucion que ha-
ce “ground” todos los términos que aparecen en ella, y también que se cumple
|IL2|tist _tength = |LS2|tist_tength + |L&2|tist_tength + 1. Por tanto, podemos inferir la si-
guiente relacién de tamafio de tipo inter-literal head|2] = body,[2] + bodys[2] + 1
la cual no implica ninguna transformacién del predicado append/3 sino sola-
mente del predicado gsort/2. Ademés, utilizando size; = size; para gsort/2
tenemos que también se cumplen |Ls2|jst tength = |LS|list_length ¥ |L&2|list_tength =
|Lg|ist_tength- Por tanto, podemos inferir otra relaciéon de tamano de tipo inter-
literal head[2] = body,[3] + body,[4] + 1 (la cual implica la transformacion del

predicado partition/4).

Teorema 5.4.1 Si existe una transformacion T para una especificacion de cdlcu-

lo de tamanos X entonces existe una transformacion irreducible T para X .O

El teorema 5.4.1 implica que sélo necesitamos encontrar transformaciones irre-
ducibles para determinar si un procedimiento es transformable para calcular ta-
maifios. Obviamente, las transformaciones irreducibles conducen a procedimientos
transformados con (potencialmente) menos coste en tiempo de ejecucién que las
transformaciones de las cuales se han obtenido, pero ahora el problema consiste
en determinar qué transformacion irreducible tendra menos coste, o en otras pa-
labras, serd minimal. El problema de encontrar dichas transformaciones éptimas
estriba en el hecho de que necesitamos utilizar dos pardmetros (nimero de nodos

de transformacién y nimero de argumentos necesarios) para realizar comparacio-
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nes y por ello algunas transformaciones no se pueden comparar, en el sentido de
que una puede ser menor que la otra segiin un criterio, pero puede que lo con-
trario sea cierto segun el otro criterio. En la préactica siempre podemos asignar
costes o pesos al paso de argumentos y a las operaciones aritméticas de modo que
obtengamos para cada transformacion una funcion que da su coste en funcion de
los tamanos de los datos de entrada. En este caso podemos comparar el coste de
las transformaciones irreducibles y decidir cuales de ellas son 6ptimas. De la mis-
ma forma, podemos comparar el coste de las transformaciones irreducibles con el
coste de realizar el calculo de tamanos de forma estandar, e.d. utilizando predi-
cados predefinidos tales como length/2, para ver asi la conveniencia de realizar

la transformacién que calcula los tamanos de términos.

5.5. Biusqueda de transformaciones irreducibles

Puesto que el nimero de nodos de transformacién para una especificacion de
calculo de tamanos dada es finito, un posible algoritmo para encontrar transfor-
maciones podria consistir simplemente en generar todos los posibles conjuntos
de nodos de transformacion y comprobar que son transformaciones irreducibles.
Notese que el nimero de nodos de transformacion estd restringido en cualquier ca-
so por el numero de relaciones de tamano que se pueden inferir mediante andlisis
de tamanos [DLH90] (de hecho, si el algoritmo no encuentra ninguna transforma-
cién, ésto no significa que no exista ninguna, sino que con la informacién inferida
en el andlisis de tamanos no es posible encontrarla). Sin embargo, hay algunos
enfoques mas eficientes.

En la figura 5.4 proponemos un algoritmo simple, y dirigido por el objetivo
(para el que luego propondremos algunas optimizaciones) que realiza una biisque-
da partiendo de una especificacién de calculo de tamanios (también se puede desa-

rrollar un algoritmo de tipo “bottom-up”). El espacio de bisqueda esta descrito
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Predicado: find trans(SCS, S, Trans)

Entrada: una especificacion de calculo de tamanos SCS y la informacion S refe-
rente a relaciones de tamano entre argumentos de las clausulas diferentes

de un programa para el predicado en SCS, inferida mediante analisis.
Salida: una transformacion irreducible Trans para SCS.

Definiciéon: find_trans(SCS, S, Trans) <«
generate_label (SCS, L), search([L], S, nil, T), Trans=(L, T).

Predicado: generate_label(SCS, L)

Descripcién: genera una etiqueta L para SCS. Falla cuando todas las etiquetas

posibles se han generado mediante vuelta atras.
Predicado: search(Labellist, SzRel, InTrans, OutTrans)

Definiciéon: search(nil, SzRel, Trans, Trans).
search([Label|LabList], SzRel, InTrans, OutTrans) «
generate node(Label,SzRel, [Label|LabList],InTrans,Node,LL),
append(LL, LabList, NewLabList), Trans = [Node|InTrans],
search(NewLabList, SzRel, Trans, OutTrans).

Predicado: generate node(Label, SzRel, LabList, InTrans, Node, LL)

Descripcién: Genera un nodo de transformacién Node con etiqueta Label, uti-
lizando la informacién sobre relaciones de tamano SzRel de forma que se
cumpla la siguiente condicién: Sea S; el conjunto de etiquetas de los nodos
de transformacién en la transformacion actual InTrans. Sea .S; el conjunto
de etiquetas en LabList. Sea 5, el conjunto de etiquetas asociadas con los
nodos de literal en Node. Entonces, no existen dos etiquetas [y y ls, I; € S,
yls € (St US US,), tal que Iy <; [;.

Si esto no es posible, o todos los posibles nodos de transformacion se han
generado previamente mediante vuelta atras, entonces falla. En otro caso,
crea una lista LL que contiene las etiquetas en el conjunto S, — (S; U S)) y

tiene éxito. Por brevedad, omitimos la generacién de Node.

Figura 5.4: Un algoritmo para encontrar transformaciones irreducibles.
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por el predicado find_trans/3. Nétese que para las transformaciones irreducibles
generadas tenemos que comprobar todavia cuales de ellas tienen el minimo coste

en cuanto al proceso de cédlculo de tamanos se refiere.

Ejemplo 5.5.1 Consideremos el predicado gsort/2 definido en el ejemplo 5.4.1,
y supongamos que queremos transformarlo para que calcule la longitud de su
segundo argumento, es decir, queremos encontrar una transformacion para la
especificacion de cdlculo de tamanos (gsort/2,{2}). Suponemos que se realiza una
bisqueda en profundidad (similar a la realizada por el predicado find trans/3

cuando se ejecuta en Prolog).

1. La busqueda empieza llamando a find_trans(SCS, S, Trans), en don-
de SCS = (gsort/2,{2}) y S constituyen la informacién sobre relaciones
de tamano para los predicados en el programa quick-sort (e.d. gsort/2,
partition/4, y append/3).

2. Supongamos que generate label(SCS, L) genera la etiqueta L =
(gsort/2,0,{2}).

3. Entonces se hace una llamada a search([L], S, nil, T). Suponga-
mos que generatenode(L, S, [L], nil, Node, LL) tiene éxito ge-
nerando el nodo de transformacion Node = N1, en donde N1 =
((gsort/2,0,{2}),{G3,G4}), siendo G3 y G4 los grafos de dependencia
de tamanos de la figura 5.2, y haciendo LL = [L1], en donde Li1=
(append/3,0,{3}).

4. A continuacién se realiza una llamada recursiva search([L1], S, [N1],
OutTrans). Dicha llamada puede fallar puesto que también puede hacerlo
generate node(L1, S, [L1], [N1], Node2, LL2). Por tanto, se realiza

una vuelta atras y se prueba ahora el nodo:

generate node(L, S, [L], nil, Node, LL)
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Supongamos que esta llamada tiene éxito y que genera el nodo de transfor-
macién Node = N2, en donde N2 = ((gsort/2,0,{2}),{G3,G5}), y G3y G5
son los grafos de dependencia de tamanos de la figura 5.2, y haciendo LL =

[L2], en donde L2= (append/3,{2},{3}).

5. Se realiza una llamada recursiva search([L2], S, [N2], OutTrans).
Supongamos que generate node(L2, S, [L2], [N2], Node3, LL3) tie-
ne éxito y que genera el nodo Node3 = N3, en donde N3 =
((append/3,{2},{3}),{G1, G2}), en donde G1 y G2 son los grafos de de-

pendencia de tamanos de la figura 5.1, y haciendo LL3 = nil.

6. Finalmente, se realiza una llamada recursiva search(nil, nil, [N3,
N2], OutTrans), la cual tiene éxito haciendo OutTrans = [N3, N2]. Por

tanto Trans = (L, [N3, N2]). O

La eficiencia del algoritmo top-down anterior se puede mejorar si se utiliza
cierta informacién durante la generacién de los nodos de transformacion rea-
lizada por generate node/3. En particular, el conocimiento de qué etiquetas
asociadas con nodos de literal del nodo de transformacion generado hacen mas
probable el fallo del predicado generate node/3 cuando intente encontrar nodos
de transformacion para dichas etiquetas. Esto puede podar el espacio de biisqueda
considerablemente. A veces es posible detectar dichas etiquetas examinando los
hechos del programa. Por ejemplo, es posible detectar que generate node/3 no
encontrard un nodo de transformacién para (append/3,0,{3}), puesto que, exa-
minando el hecho que aparece en la definicién de append/3, podemos inferir que
en la llamada, al menos se necesita suministrar el tamano del segundo argumento
de append/3. Por tanto, no se generara ningin nodo de transformacién con la
etiqueta (append/3,0,{3}) asociada a un nodo de literal. Hemos implementado
un prototipo en Prolog siguiendo las ideas presentadas utilizando las capacida-

des de Prolog para realizar una biusqueda dirigida por el objetivo (top-down).
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Nétese que nuestro algoritmo de transformacion se puede clasificar dentro del
tipo “reglas + estrategias” — véase [PP94] y sus referencias bibliogréficas — y por
tanto, se puede describir en términos de la aplicacion de ciertas reglas de “fol-
ding” y “unfolding” en un orden determinado. De hecho, lo que expresa nuestro
algoritmo es una “estrategia” particular para encontrar transformaciones 6pti-
mas, en el sentido de que, si existen varias transformaciones aplicables, construye
aquellas que tienen un menor coste en tiempo de ejecucion, basandose en el cri-
terio de elegir aquellas que recorren menos datos y realizan menos operaciones
aritméticas. Esto es ttil por razones de implementacion dado que evita el te-
ner que implementar un evaluador parcial completo. En algunos casos se pueden
aplicar transformaciones similares a las que proponemos anadiendo al programa
original algiin cédigo fuente que realiza el célculo de tamanos de forma simple, y
aplicar después una estrategia de transformacién de propésito general (p.ej. eva-
luando parcialmente un predicado “length/2” en un bucle recursivo anterior). Sin
embargo, la necesidad de nuestro algoritmo estriba en el hecho de que las estrate-
gias de proposito general utilizadas en sistemas de transformacion de programas
son menos potentes para esta aplicacion de cdlculo de tamanos en particular que
nuestro algoritmo, en el sentido de que una estrategia general no nos asegura
que obtengamos una transformacién en algunos casos, lo que si que hace nuestro
algoritmo, y, ademds, tampoco nos asegura que las transformaciones encontradas
son irreducibles. Notese, por ejemplo, que existen ciertas transformaciones que se
basan en detectar que deben de conocerse los tamanos de algunos términos que
se usan como punto de partida para otros calculos de tamanos. Esto sélo se puede

conseguir razonando a nivel de estrategia.
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5.6. Ventajas de la transformacion de predica-

dos para calcular tamanos de términos

Como mencionamos al principio del capitulo, el enfoque que nosotros deno-
minamos estandar para calcular tamanos de datos es introducir nuevas llamadas
a predicados que los calculan explicitamente. Por ejemplo, podemos utilizar el
predicado predefinido de Prolog length/2 para calcular longitudes de listas o
usar otros predicados predefinidos similares. Sin embargo, ésto implica un coste
asociado que incluye el tener que recorrer partes significativas de los términos
(a menudo los términos enteros) y realizar un proceso de cuenta o incremento.
Como resultado de las transformaciones que proponemos se obtienen programas
que, aunque realizan el proceso de cuenta, evitan el tener que volver a recorrer
los términos, ya que este recorrido ya estd implicito en los recorridos realizados
por predicados que ya existian en el programa. Ademas, el proceso de calculo se
evita siempre que sea posible.

Como una ventaja adicional podemos observar que un predicado transforma-
do puede recorrer menos o datos mas pequenos que un predicado predefinido.

Consideremos, por ejemplo, el predicado p/2 definido de la forma siguiente:

p(ll, D).
p(IXIY], [X,X,XIY1]) : - p(Y,Y1).

Si tenemos el objetivo (p(X,Y),...), en el cual el primer argumento
de p/1 estd totalmente instanciado y el segundo sin instanciar, y necesi-
tamos conocer la longitud del segundo argumento después de su ejecucion,
el enfoque estdndar incluirfa una llamada a length/2 de la forma siguien-
te:(p(X,Y),length(Y,L),...). En este caso length(Y,L) tiene que recorrer una

lista tres veces mas grande que X. Sin embargo, si transformamos p/2:
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p201i([],[],0).
p201i([X|Y], [X,X,XIY1],8):- p201i(Y,¥1,Sb), S is Sb + 3.

y llamamos a: p201i(X,Y,L) para calcular L, el nimero de sumas realizadas
es igual a la longitud de X, es decir, la tercera parte de las realizadas con la
anterior solucion. Por supuesto, la situacién inversa también podria darse, pero
en cualquier caso, el programa ya realizaba el recorrido del término.

Consideremos otro caso — supongamos que tenemos el objetivo:
q(X), append(Y,X,Z), append(W,X,K)

donde X, Y y W son listas totalmente instanciadas, y Z y K son variables libres, las
cuales quedaran totalmente instanciadas cuando el objetivo tenga éxito. Supon-
gamos ademas que estamos interesados en conocer las longitudes de Z y K después

de la ejecucion del objetivo. Mediante el enfoque estandar podriamos tener:

q(X), append(Y,X,Z), append(W,X,K), length(Z,LZ),
length(K,LK)

Mientras que con la técnica de transformacion de predicados tendriamos:

qlo(X,SX), append302i(Y,X,Z,SX,SZ),
append302i (W, X,K,SX,SK)

en donde qlo(X,SX) calcula la longitud de X (SX), la cual utiliza append302i/5
para calcular las longitudes de Z y K (SZ y SK). En este caso, la suma de las
longitudes de los datos recorridos, que es igual al nimero de operaciones realizadas
para calcular estas longitudes es: length(X) + length(Y') + length(W). Mientras
que con el enfoque estandar (primer caso) tendriamos: length(Z) + length(K),
pero como: length(Z) = length(X) + length(Y), y length(K) = length(X) +
length(W) tendriamos: 2 x length(X) + length(Y') + length(W)

Puede que pensemos que una mejor solucion al primer enfoque podria ser
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q(X), append(Y,X,Z), append(W,X,K), length(X,SX),
length(Y,SY), length(w,SW), SZ is SX + SY, SK is SX + SW

pero en este caso es necesario analizar el programa para inferir que la longitud
del tercer argumento de append/3 es la suma de sus dos primeros. Esto puede
ser facil en algunos casos, como por ejemplo para append/3, pero en otros puede
ser dificil o imposible. Tal es el caso en el que hay listas que no sélo dependen de
las longitudes de otras listas, sino también de sus contenidos. En cualquier caso,
nuestra técnica también podria obtener ventaja de esta clase de optimizaciones,
en el caso de que se detecten.

Por otra parte, en algunos casos el calculo de tamanos mediante transforma-
cién de programas puede ser mas caro que con el enfoque estandar. Estos casos
pueden aparecer cuando se realiza vuelta atras — si un predicado que ha sido
transformado para realizar célculo de tamanos falla y realiza vuelta atras con
mucha frecuencia puede que sea mejor calcular los tamanos de los términos a
posteriori una sola vez utilizando el enfoque estandar. Ademas, es posible que
se realicen transformaciones de programas que realizan calculos redundantes de

tamarnios de términos.

5.7. Resultados experimentales

Hemos realizado una serie de experimentos, utilizando SICStus PROLOG co-
rriendo en una estacién de trabajo SUN IPC, para medir la ganancia obtenida
mediante la técnica de transformacién de programas, con respecto a lo que no-
sotros denominamos el enfoque estandar para calcular tamanos de términos. En
teoria esta ganancia puede ser del 100 %. Para medir la ganancia en la practica
hemos elegido algunos programas de prueba los cuales pensamos que son represen-

tativos de los casos peores o tipicos, para tener asi una cierta idea de la ganancia
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programa T s Tt Tpt | Tst — Twse | Tpt — Twse | ganancia
c/2 202.90 | 405.69 | 277.99 202.79 75.09 63.0 %
gsort /2 1218.00 | 1495.00 | 1343.90 277.00 125.90 55.3%
q/2 52.59 90.20 61.69 37.61 9.10 76.7 %
deriv/2 119.00 | 3349.00 | 239.00 3110.00 120.00 92.9%

Cuadro 5.1: Tiempos de ejecucién (ms) para programas de prueba.

que se puede obtener en la practica. En la tabla 5.1 se muestran los tiempos de
ejecucion obtenidos en los experimentos con estos programas de prueba. Tysc Te-
presenta el tiempo de ejecucion del programa de prueba sin el calculo de tamanos
de términos. Tg; es el tiempo de ejecucion de este célculo de tamanos mediante
el enfoque estandar. Ty representa el tiempo de ejecucion mediante la técnica
de transformacion de programas. Tsy — Tywse ¥ Tpt — Twse son los costes debidos
al calculo de tamanos con los enfoques estandar y de transformacion de predi-
cados respectivamente. En la ultima columna se muestra la ganancia obtenida
en el proceso de calculo de tamanos utilizando la técnica de transformacién de

programas, con respecto al enfoque estandar. Esta ganancia se ha calculado de

(Ts —Twsc) —(T —Twsc)
: Tst _Tws2c 100

acuerdo con la siguiente expresion: ganancia =
El primer programa de prueba seleccionado es el predicado ¢/2, que representa

el caso estandar de un simple recorrido de una lista:

c(l, .

c(X1Y], XIY1]) :- c(Y,Y1).

Se supone que dicho predicado se llama con el primer argumento instanciado,
y el segundo sin instanciar, es decir, con una variable libre, y que se desea calcular
la longitud del término al que queda instanciado dicho argumento una vez que el

objetivo c (X, Y) tiene éxito. Para realizar este célculo se ha utilizado la siguiente
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transformacion, la cual preserva la recursion “por la cola” mediante el uso de un

parametro de acumulacién:

tre(l],[1,8,8).
trc([X1Y], [X]Y1],81,8) :- S2 is S1 + 1, trc(Y,Y1,S2,S).

Para medir el tiempo de ejecucion con el enfoque estandar se ha utilizado la
siguiente definicién de length/3, la cual utiliza el predicado predefinido is/2, de

forma que este tiempo de ejecucién sea comparable al de trc/4:

length([], I, I).
length([_|L], I0, I) :- I1 is I0 + 1, length(L, I1, I).

Es de destacar que, aunque se podria utilizar otra definicién de length/3
mas eficiente, mediante el uso de otros predicados predefinidos maés eficientes
que is/2, siempre se puede hacer lo propio en la técnica de transformacién de
predicados, de modo que se utilicen predicados predefinidos especiales. En este
experimento, Tyec €s el tiempo de ejecucion del objetivo c(X, Y), Ty es el de
c(X, Y), length(Y, 0, L) y Tyt el de trc(X, Y, 0, L).

El segundo programa de prueba es el predicado gsort/2, en el que se calculan
las longitudes de las dos listas de salida de partition/4 . Aqui, Tysc es el tiem-
po de ejecucion del objetivo gsort (X, Y), Ty el de 1gsort(X, Y), en donde

1gsort/2 se define de la forma:

1gsort ([1,[1).

lgsort ([First|L1],L2) :-
partition(First,L1,Ls,Lg),
length(Ls,0,Lssize),length(Lg,0,Lgsize),
lgsort(Ls,Ls2), lgsort(Lg,Lg2),
append(Ls2, [First|Lg2],L2).
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y Tpt es el tiempo de ejecucién del objetivo trgsort(X, Y), en donde

trgsort/2 se define:

trgsort([]1,[1).

trgsort ([First|L1],L2) :-
trpartition(First,L1,Ls,Lg,0,Lssize,0,Lgsize),
trgsort(Ls,Ls2), trgsort(Lg,Lg2),
append(Ls2, [First|Lg2],L2).

trpartition(F, [],[],[],S1,51,52,S2).

trpartition(F, [X|Y],Y1, [X|Y2],ISizel,0Sizel,ISize2,08ize2) : -
X>F, !,
ISize3 is ISize2 + 1,
trpartition(F,Y,Y1,Y2,ISizel,0Sizel,ISize3,0Size2).

trpartition(F, [X|Y], [X|Y1],Y2,ISizel,0Sizel,ISize2,08ize2) :-
ISize3 is ISizel + 1,

trpartition(F,Y,Y1,Y2,ISize3,0Sizel,ISize2,0Size2).

Este calculo de tamanos es util cuando se quiere transformar el predicado
gsort/2 para que realice control de granularidad (véase el capitulo 2).

El tercer programa de prueba es el predicado q/2 definido de la forma siguien-

te:
qCll, 1.
q(X1Yl, [X,XIY1]) (=X > 7, !, q(Y, Y1).

q(IX1Y], [X,X,XIY1]) :- X =<7, q(¥, Y1).

En este caso Tyse es el tiempo de ejecucion del objetivo q(X, Y), Ty el de
q(X, Y), length(Y, 0, L) y Ty corresponde a trq(X, Y, 0, L), en donde
trq/2 se define:
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trq(ll, [, 8, S).
trq([X1Y], [X,XIY1], S1, S) :-
X>7,1,
S2 is S1 + 2,
trq(Y, Y1, S2, S).
trq(X1Y], [X,X,X|Y1], S1, S) :-
X =<7,
S2 is 81 + 3,
trq(Y, Y1, S2, S).

Estos tiempos se ha tomado en ejecuciones con listas de entrada de distinta
longitud. La ganancia obtenida es constante en cada uno de ellos, es decir, no
depende de la longitud de la lista de entrada.

Finalmente, el cuarto programa de prueba es el predicado deriv/2, que calcula
la derivada simbdlica de una expresién (por brevedad, no incluimos su definicién).
En este caso la ganancia obtenida es 92,9 %. Esto es debido al hecho de que el
tamartio del dato de salida es mucho mas grande que el de entrada (39599 frente a
4607). En este caso no es posible inferir una expresiéon que dé el tamano del dato
de salida en funcién del de entrada, de modo que no hay forma de poder evitar

el recorrido del dato de salida si se utiliza el enfoque estandar.

5.8. Conclusiones del capitulo

Hemos desarrollado un método para transformar predicados de forma que
éstos calculen en tiempo de ejecucién los tamanos de términos. Hemos presentado
una forma sistematica para determinar si se puede transformar un programa para
calcular los tamanos de unos términos determinados en un punto determinado del

programa sin tener que realizar un recorrido adicional de los mismos. Ademas,
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si existen varias transformaciones posibles, nuestro enfoque permite encontrar
transformaciones minimales de acuerdo con algin criterio. Hemos comentado las
ventajas de la utilizacién de dicha transformacién y mostrado algunos resultados
experimentales. También hemos desarrollado, implementado, e integrado en el

sistema ciaopp un algoritmo para encontrar transformaciones irreducibles.



Capitulo 6

Conclusiones y trabajo futuro

6.1. Conclusiones

Hemos desarrollado completamente (e integrado en el sistema
ciaopp [HBPLG99, HBC"99]) un sistema automético de control de granulari-
dad para programas logicos basado en el esquema de andlisis y transformacion
de programas, en el cual se realiza tanto trabajo como sea posible en tiempo de
compilacion. En la realizacion de la transformacion de programas perseguimos el
objetivo de minimizar el trabajo adicional hecho en tiempo de ejecucion, por lo
que hemos propuesto una serie de técnicas, mientras que en el analisis el objetivo
es obtener la informacion necesaria para esta fase de transformacion, lo que nos ha
llevado a desarrollar varios tipos de andlisis capaces de inferir informaciones tales
como cotas (principalmente inferiores) del coste de procedimientos, qué llamadas
no fallaran, etc.

Hemos discutido los muchos problemas que surgen en la realizacion del control
de granularidad (para los casos en los que se dispone de informacién de cotas
inferiores y superiores de coste) y dado soluciones a los mismos con la suficiente

generalidad para que los resultados obtenidos puedan aplicarse a otros sistemas,
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no necesariamente de programacion logica y para diferentes modelos de ejecucion.
Creemos por tanto que los resultados presentados son de interés para trabajos

similares en otros lenguajes de programacién paralelos.

Que nosotros sepamos, nuestro trabajo es el primero y unico existente que
describe con la generalidad que nosotros lo hacemos (e implementa) un sistema
completo y totalmente automatico de control de granularidad para programas
l6gicos.

Ademas hemos hecho una evaluacién de las técnicas de control de granula-
ridad desarrolladas para los casos de paralelismo conjuntivo y disyuntivo en los
sistemas &-Prolog y Muse respectivamente, y hemos obtenido unos resultados

esperanzadores.

De los resultados experimentales se desprende que no es esencial obtener el
mejor tamano de grano para un problema en concreto, sino que existe una cierta
holgura en cuanto a la precisién con la que se calcula el mismo. Esto nos sugiere
que los compiladores podrian realizar un control de granularidad automaético que

sea util en la practica.

Podemos concluir que el andlisis/control de granularidad es una técnica parti-
cularmente prometedora ya que tiene el potencial de hacer posible la explotacién
automatica de arquitecturas paralelas, tales como estaciones de trabajo en una

red de drea local (posiblemente de alta velocidad).

Algunas técnicas que hemos desarrollado para su aplicacién al control de gra-
nularidad (que es la principal motivacién de esta tesis) tienen ademds otras apli-
caciones importantes, por ejemplo, la informacién de no-fallo es muy 1til para la
eliminaciéon de paralelismo especulativo, deteccion de errores de programacién y
transformacion de programas. La técnica de transformacién de programas para
que calculen los tamanos de algunos datos “sobre la marcha” es 1til en aplicacio-

nes relacionadas con optimizacién de programas, como por ejemplo eliminacién de
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recursividad y seleccion de diferentes algoritmos o reglas de control cuya eficiencia
puede depender de tales tamanos. La informacién sobre los costes de tiempos de
ejecucion puede ser ttil para una gran variedad de aplicaciones, entre las cuales
se incluyen ayudar a los sistemas de transformacién de programas a elegir las
transformaciones optimas, eleccion entre distintos algoritmos, depuracién de efi-
ciencia (optimizacién) de programas y la optimizacién de consultas en bases de
datos deductivas. Aparte de las mencionadas aplicaciones de la informacion de
coste, el problema del analisis de coste puede ser de interés para investigadores de
otras clases de andlisis estaticos de programas logicos (modos de llamada, tipos,
etc.) por dos motivos. El primero es que cualquier mejora de estos anédlisis supone
una mejora potencial del analisis de coste. El segundo motivo es la gran variedad
de algoritmos de analisis combinatorio que aparecen, especialmente cuando se

trabaja con resolucién de restricciones.

6.2. Trabajo futuro

Entre las lineas de trabajo futuro que pensamos realizar podemos comentar
el estudio de técnicas de asignacién de tareas basadas en la combinacién de in-
formacion de granularidad y técnicas de gestion de tareas tales como las usadas
en paralelismo de datos. Combinar las técnicas desarrolladas con técnicas de eva-
luacién parcial para crear tareas con grano grueso (p.e. mediante operaciones de
“unfolding”, desdoblado de bucles, etc.). También pensamos extender las técnicas
desarrolladas a lenguajes (concurrentes) de programacién lgica con restricciones.

Otra area de investigacién que resulta interesante es el andlisis de coste me-
dio. Para un gran nimero de aplicaciones resulta més interesante y apropiado el
conocer el coste medio de una llamada a un procedimiento, y no el coste en el
peor caso. Obviamente, el dar una definicion aceptable de “coste medio” requiere

definir una distribucién de probabilidades de los posibles datos de entrada, ta-



rea que no parece ser trivial en modo alguno. Sin embargo, se podria pensar en
técnicas de obtencion de “perfiles” para estimar las mencionadas distribuciones.

Finalmente, también pensamos evaluar el prototipo de control de granularidad
con programas mas grandes y reales, y aplicar las herramientas desarrolladas a la
versién paralela de ECL'PS® ejecutdndose en una red de estaciones de trabajo, y

a la version distribuida de Ciao.
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