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Resumen

Las relaciones entre variables (o invariantes) en un punto del programa son tutiles para una
gran variedad de tareas como optimizacién, verificacion y especificacion de programas,
entre otras.

En este trabajo se presenta una técnica de anélisis estatico de cédigo, y en particular
de analisis Data Flow, para obtener, en tiempo de compilacion, relaciones lineales entre
variables en cualquier punto del programa. Dicha técnica estd inspirada en un trabajo
fundacional presentado a finales de los 70’ donde se descubren relaciones lineales para
programas “mono-procedurales” que realizan operaciones con nimeros enteros. Durante
estos anos solo se presentaron algunos refinamientos o variantes a la técnica original, pero
no ha habido ninguna herramienta que pueda lidiar con caracteristicas de los lenguajes
de programacion reales y méas modernos (procedimientos, orientacion a objetos, etc)

En este trabajo se retoma la técnica original y se extiende para analizar programas
con procedimientos. Para ello se proponen dos alternativas de solucién: la simulacién de
inlining y el analisis simbolico puro (cada procedimiento es analizado de forma aislada y
luego vinculado segun el contexto de llamada). Otro aporte importante es que en este tra-
bajo se utilizan uniones de poliedros convexos cerrados para representar las restricciones,
lo que permite mayor precision que la que se encuentra en trabajos antecesores.

Este conjunto de técnicas fue implementando en una herramienta que permite evaluar
el impacto de las mismas en ejemplos reales. La herramienta permite analizar un subcon-
junto de Java donde sélo se opera con variables enteras, pero si se soportan invocaciones
a métodos. A nuestro entender, esta es la primer herramienta que permite trabajar con
un subconjunto de un lenguaje real.

Finalmente, se realiza una exploraciéon de algunas ideas que podrian posibilitar la
extension de la técnica para analizar programas con caracteristicas de orientaciéon a obje-
tos. Estas ideas estan acompanadas por una extension a la implementacién mencionada
anteriormente con la que es posible evaluar el impacto de las mismas. En particular, se
pudo descubrir automaticamente relaciones lineales entre variables en un subconjunto
considerable de programas del lenguaje Java, donde existen grandes dificultades como
altasing, binding dindmico, arrays, elementos estaticos, entre otros. A pesar de que estas
ideas recién se encuentran en gestaciéon y no han sido sustentadas por un marco teérico,
creemos que constituyen una buena base para futuros trabajos en pos de una herramienta
que permita realizar el anélisis en lenguajes modernos como Java.
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Capitulo 1

Introduccion

Las restricciones entre variables de un programa son predicados que permiten de-
terminar cuéles son los potenciales valores que dichas variables podran adoptar cuando
el programa es ejecutado. Existen varios contextos en los que es posible considerar las
mencionadas restricciones: los invariantes de representacion que predican sobre la validez
de una instancia particular de una estructura de datos, y los object invariants |[CLO5D]
que describen propiedades comunes a todas las instancias de determinada clase, son al-
gunos ejemplos de contextos en los que se consideran las restricciones entre variables. El
contexto considerado en este trabajo es el punto del programa, es decir, se determinaran
restricciones entre variables antes y después de la ejecucion de cada instruccion (o punto)
del programa. Estas restricciones estin estrechamente ligadas al program counter y, en
consecuencia, se dice que son locales.

En la figura [I.I] se presenta un pequefio programa y restricciones entre variables
que fueron calculadas “a mano” a partir del cédigo fuente del programa, para el instante
previo y posterior de la ejecucién de cada sentencia. Es posible ver que la restricciéon entre
variables antes de la sentencia “1:” estd representada por el predicado universalmente
valido { TRUE }. Esto significa que, para este punto del programa, no se considera ninguna
restricciéon y que las variables podrian adoptar cualquier valor en tiempo de ejecuciénlﬂ.
La restriccién presente después de la sentencia “1:” indica que cuando el programa sea
ejecutado el valor de la variable a serd 3 para cualquier posible ejecucion del programa
(cualquier combinacién de parametros de entrada). Por otro lado, se observa que en la
restriccion existente antes de la sentencia “4:” se considera el hecho de que se esta dentro
de una rama del if, y la restriccién antes de la sentencia “6:” considera la unién de
ambas ramas del if. Cabe aclarar que en la restriccién existente después de la sentencia,
“5:” la relaciéon ¢ = a + 1 ya no es valida porque la sentencia “5:” modifica el valor de la
variable a; es por esto que la relaciéon correspondiente debe ser ¢ = 4.

Definicion 1.0.1 (Restriccion de precision absoluta) Se dice que una restriccion
para un punto del programa es de precision absoluta cuando existe, al menos, una posible
ejecucion del programa (combinacion de valores de los argumentos) en la cual los poten-
ciales valores de las variables que describe la restriccion son efectivamente tomados por

'Luego se vera que resulta mucho mas conveniente considerar como restricciéon existente antes de la
primera instruccion del programa a aquella que representa el binding entre los parametros formales y
meta-variables que representan los argumentos con los cuales se realiza una invocaciéon genérica. En el

caso de la figura seria { pl = plo Ap2 =p2o }



void programal(int pl, int p2)

{
int a, b, c, d;
1: a = 3;
2: b=pl "~ 2;
3: c=a+1;
if (pl1 >= p2)
4: d = pl * p2;
else
5: a = b;
6: return;
}

1: | antes { TRUE }

después | {a=3}

2: | antes {a=3}

después | {a=3Ab=pl1"}

3: | antes {a=3Ab=pl"}

después | {a=3Ab=pl° Ac=a+1}

4: | antes {a=3Ab=pl"Ac=a+1Apl>p2}

después | {a=3Ab=pl°  Ac=a+1Apl>p2Ad=plxp2}
5: | antes {a=3Ab=pl"Ac=a+1Apl<p2}

después | {a=bAb=pl"Ac=4Apl <p2}

6: | antes {a=3Ab=pl"Ac=a+1Apl>p2Ad=plxp2 } U
{a=bAb=pl® Ac=4Apl <p2}

después | {a=3Ab=pl  Ac=a+1Apl>p2Ad=plxp2} U
{a=bAb=pl® Ac=4Apl < p2}

Figura 1.1: Restricciones entre variables calculadas “a mano” para un programa simple.

las variables del programa. O sea, la restriccion describe ezactamente el conjunto de los
valores posibles que pueden adoptar las variables en el punto del programa correspondien-
te, considerando todas las trazas existentes de toda posible combinacion de valores de los
argumentos.

Por ejemplo, todas las restricciones de la figura [I.I] son de precisién absoluta. Sin
embargo, si se considera como restriccion después de la sentencia “1:” a { a = 3 } U
{ @ = 4 }, esta restriccion no es de precision absoluta ya que, si bien es correcta en
el sentido en que describe cuéles son los potenciales valores de la variable a cuando el
programa es ejecutado, no existe en la practica ninguna ejecucién posible en la cual el
valor de la variable a sea 4.

Observacion 1.1 Las restricciones existentes en la figura |1.1] estdn compuestas tanto
de relaciones lineales entre variables, por ejemplo a =3 o pl > p2, como de relaciones
no lineales, por ejemplo b = pl1? o d = pl * p2.

1.1. Precisién y computabilidad

Como se mencion6 anteriormente, las restricciones entre variables presentes en la
figura [[.I] son de precision absoluta y fueron calculadas “a mano” a partir del codigo
fuente del programa. Con esta misma técnica es posible obtener las restricciones de
precision absoluta de la figura [[.2] Cabe aclarar que serfa un error considerar que la
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restriccion antes de la sentencia “3:”7 es { a =3 Ab =0 }, ya que la misma seria valida
Unicamente para la primera iteraciéon del ciclo, dado que para las siguientes iteraciones
la relaciéon b = 0 no se mantiene.

int programa2()

{
int a, b;
1: a = 3;
2: b = 0;
while ( a == 3)
{
3 b=>b+ 1;
}
4 return b;
}

1: | antes { TRUE }
después | { a =3}

2: | antes {a=3}
después | {a=3Ab=0}
3: | antes {a=3A0>01}
después | {a=3Ab>0}
4: | antes { FALSE }
después | { FALSE }

Figura 1.2: Restricciones entre variables calculadas “a mano” para un programa que no
se detiene.

La restriccion existente antes de la sentencia “4:” de la figura es { FALSE }, o
sea el predicado que representa una contradiccion. Esta restriccion indica que, cuando
el programa sea ejecutado, no existe ninguna combinacién de valores posibles para las
variables a y b en el instante previo a la ejecuciéon de dicho punto del programa. De hecho,
una rapida observaciéon del programa en cuestion permite constatar que la condicién de
corte del ciclo nunca seré alcanzada, por lo tanto si la restricciéon antes de la la sentencia
“4:” diera la posibilidad a alguna variable de tomar algin valor, la restriccién no seria de
precisiéon absoluta ya que ninguna ejecucion del programa haria que la variable obtenga
dicho valor. Esta situacion significa que el flujo del programa nunca podra atravesar la
sentencia “4:”, es decir la sentencia “4:” es en realidad “c6digo muerto”. Luego, teniendo
en cuenta que el tinico punto de retorno del programa es “co6digo muerto” podemos afirmar
que el programa, al ser ejecutado, no se detendra.

Teniendo en cuenta, por un lado, que el objetivo de esta tesis es el descubrimiento
automdtico de restricciones, es decir, evitar el cilculo “a mano” y delegar dicha tarea a
una computadora. Y, por otro lado, teniendo en cuenta que existen casos como el presente
en el ejemplo de la figura[I.2] es necesario detenerse a analizar las expectativas que deben
tenerse antes de intentar desarrollar un algoritmo que resuelva el problema.

Proposicién 1.1.1 El cdlculo de restricciones de precision absoluta no es computable.

Demostracion: Se supone que el calculo de restricciones de precisiéon absoluta es com-
putable. Entonces existe el programa P que recibe un programa x y calcula las restric-
ciones de precision absoluta correspondientes. Ahora se construye un programa () que
recibe como argumento un programa x, aplica el programa P a = (P(x)), y devuelve
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true si existe al menos un punto de retorn(ﬂ del programa x para el cual la restriccion
calculada antes de dicho punto es diferente de { FALSE }, y devuelve false en caso de que
las restricciones existentes antes de cada punto de retorno sean todas { FALSE }. Luego el
programa () es un programa que recibe un programa z e informa si existe alguna posible
ejecuciéon de x que se detiene. El programa () es una version del halting problem que se
demuestra no computable, por lo tanto el programa @ no existe y se obtiene un absurdo
por suponer que el programa P existe. O

La proposicion [[.1.1] es util para saber que no sera posible construir un algoritmo
que calcule restricciones de precision absoluta para todo programa dado. Sin embargo,
el problema de calcular restricciones no necesariamente de precisiéon absoluta es com-
putable y se resuelve trivialmente mediante un algoritmo que calcula siempre la restric-
cion { TRUE } antes y después de cada instruccion del programa. Claramente este ultimo
algoritmo carece totalmente de utilidad. Pero afortunadamente existe un rango de posi-
bilidades entre el problema no computable de calcular restricciones de precisiéon absoluta
y la solucién trivial al cdlculo de restricciones no necesariamente de precisiéon absoluta.

La técnica presentada en este trabajo toma el coédigo fuente de un programa y cal-
cula, sin necesidad de ejecutarlo, restricciones de precisiéon no necesariamente absoluta,
compuestas unicamente de relaciones lineales (ver observacion , de donde se cumplen
las siguientes relaciones de fuerza:

Restriccion de precision absoluta = Restriccion computada = { TRUE }

Ademas, se espera que en la gran mayoria de los casos se cumpla:

Restriccion computada # { TRUE }

A partir de la relacion:
Restriccion de precision absoluta = Restriccion computada

se dice que la técnica que se presenta en este trabajo calcula aproximaciones conservado-
ras.

1.2. Motivacion

Ya se ha visto en la seccion [1.1] que no es posible obtener siempre autométicamente
restricciones de precision absoluta. Sin embargo, como se muestra en este trabajo, si es
posible obtener “buenas”lﬂ aproximaciones conservadoras partiendo inicamente del coédigo
fuente del programa (sin ejecutarlo). Contar con restricciones lineales no necesariamente
de precision absoluta, obtenidas a partir del cédigo fuente del programa, permite conocer
en tiempo de compilacién rangos, tanto numéricos como simbolicos, dentro de los cuales

>Un punto de retorno de un programa es una sentencia de la forma return; o return expr;

3Si bien el concepto de “buena” aproximaciéon no ha sido formalizado, se entendera que una aproxi-
maciéon es “buena” cuando se encuentre cercana a la restricciéon de precisiéon absoluta en una hipotética
secuencia (o grafo dirigido aciclico) donde todas las restricciones validas son ordenadas mediante la
relaciéon de fuerza.
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se encontraran los valores de las expresiones del programa en tiempo de ejecucion. Esto
es muy util para una gran cantidad de tareas que se describen a continuacion.

1.2.1. Optimizacién

Las restricciones lineales pueden ser utilizadas para realizar propagacién de constan-
tes. Por ejemplo, si se considera la restriccion antes de la sentencia “3:” de la figura
[[.1] se puede observar que para todas las ejecuciones posibles del programa la variable
a siempre adoptara en valor 3, por lo tanto en la sentencia “3:” es posible reemplazar
directamente en el codigo del programa a la variable a por su valor, dando lugar a la
sentencia ¢ = 3 + 1. Luego sera posible reducir la expresiéon a ¢ = 4 y eventualmente
volver a reemplazar el cddigo del programa, donde la operaciéon aritmeética es eliminada.

Otra aplicacion a la optimizacion es la eliminacion de cddigo muerto [CHT8|. Como se
vio en la seccion en algunas circunstancias serd posible determinar que una instruc-
cion es codigo muerto, lo que permitird reescribir el programa obteniendo una version
mas pequena.

1.2.2. Verificacion

Existen varias verificaciones que pueden hacerse utilizando restricciones lineales entre
variables. Una de ellas es la no terminacion de un programa (ver seccion |1.1J).

Otra verificacion posible es la del acceso a arrays dentro de los limites permitidos.
Esta tarea se debe realizar teniendo en cuenta que las restricciones obtenidas son aproxi-
maciones. Por ejemplo, si se accede a un array de dimensién 10 utilizando como indice
la variable i y sabiendo que se tiene la siguiente restriccion { i > 0 A4 < 11 }, no debe
reportarse un error, sino una “advertencia” de que existe la posibilidad de que se realice
un acceso fuera de los limites del array. Si por el contrario la restriccién obtenida, en
el mismo punto que el ejemplo anterior, es { i = 11 }, si debe reportarse un “error” ya
que fue posible determinar en tiempo de compilaciéon que el programa accederd inde-
fectiblemente fuera de los limites del array en cuestiéon. De esta misma forma también es
posible verificar la creacion de arrays utilizando como dimensién un niimero no negativo,
condicion necesaria en algunos lenguajes de programacioén, como por ejemplo Java.

Si un programa realiza invocaciones a determinada funcién y se cuenta con un pre-
dicado especificando la precondicién de dicha funcién es posible verificar, en tiempo de
compilacién, para cada punto de invocacién, si la precondicién se cumplird para todas las
posibles ejecuciones del programa, si no es posible asegurar que la precondicién se cumpla
para todas las ejecuciones o si es posible asegurar que la precondicién no se cumplird en
ninguna ejecucién posible. Por ejemplo, si consideramos el programa de la figura [1.3]
podemos observar que hay tres invocaciones a la funcion factorial(int param), cuya
post-condicion se asume representada por la restriccion { retValue = param! }.

Suponiendo que se cuenta con un predicado que describe la precondicién de la funcion
factorial (int param), por ejemplo { param > 0 }, se pueden realizar los siguientes
razonamientos. La primera invocacion, sentencia “1:”, tiene como restricciéon antes de la
ejecucion a { i =5 }, por lo tanto:

{p =po Ni=>5}A{i=param} = {param > 0}
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void programa3(int p)

{
int i, a, b, c;
i = b;
1: a = factorial(i);
b = factorial(p);
while ( i >= 0)
{
i--3
}
3: ¢ = factorial(i);
return;
}

1: | antes {p=poANi=5}

después | { p=poAi=5Aa=1l}

2: | antes {p=poANi=5Aa=il}

después | { p=poAi=5Aa=iAb=pl}

3: | antes {p=poANi=—-1Aa=5'Ab=p!}
después | { p=poAi=—-1Aa=5Ab=plAc=1il}

Figura 1.3: Restricciones calculadas “a mano” para un programa que realiza invocaciones
a la funcion factorial.

En consecuencia la primera invocacién siempre se realizard respetando la precondi-
cion.
De la misma forma, para la segunda invocacién se tiene que:

{p=poNi=>5Aa=il} ANpo = param} # {param > 0}A

{p=poNi=>5ANa=1i} Npy = param} # —{param > 0}

En consecuencia no es posible determinar nada en tiempo de compilacién sobre la
invocaciéon de la sentencia “2:”

Por ultimo, para la tercera invocacion se tiene que:

{p=poNi=—-1ANa=>5'Ab=pl} AN{i=param} = —{param > 0}
lo que permite concluir que nunca se cumplird la precondicién de la funcién en ese
punto del programa.

En conclusion, es posible decir que estas mismas ideas son aplicables a la verificacion
en tiempo de compilaciéon de contratos o aserciones.

1.2.3. Especificacién

Las restricciones entre variables pueden ser utilizadas tanto para la obtencién de
especificaciones, como la verificacion de la correspondencia de un programa con una
especificacion.

Con respecto a la obtencién de especificaciones es posible distinguir dos casos: ob-
tenciéon de post-condiciones y obtenciéon de pre-condiciones. Para el primer caso se debe
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realizar la disyuncién de las restricciones obtenidas después de cada punto de retorno del
programa. Por ejemplo, si se considera el programa de la figura [T.4}

int maximo(int a, int b)

{
if (a >= b)
{
1: return a;
}
else
{
2: return b;
}
}
1: | antes {a=aoANb=boANa>b}

después | {a=aoAb=bo Aa>bAretValue =ao }
2: | antes {a=aoANb=boANa<b}
después | { a=aoAb=bo Aa <bAretValue=bg }

Figura 1.4: Obtencién de post-condiciones

se puede observar que existen dos puntos de retorno del programa. Ademds cada
punto de retorno tiene el efecto de ligar la expresion retornada con una meta-variable
introducida para representar el valor devuelto por el programa. En esta caso la post-
condicién obtenida es:

{a=ayNb=byNa>bAretValue =ap} V{a=ag ANb="by ANa <bAretValue= by}

Es posible observar cémo el predicado anterior refleja exactamente la post-condicion
de la funcién. Sin embargo; teniendo en cuenta que las restricciones que se obtendran
automaticamente son, en general, aproximaciones; se presenta el caso en el cual la post-
condicion real de la funciéon implica légicamente a la post-condicién obtenida automaética-
mente en tiempo de compilacién, es decir las post-condiciones obtenidas automéaticamente
pueden ser, en general, més débiles.

Para el caso de la obtencion automaética de precondiciones es necesario ligar, antes
de la primera sentencia del programa, los parametros formales con meta-variables que
representaran valores genéricos para cualquier invocacién. Luego analizando las post-
condiciones obtenidas es posible obtener informacion sobre la pre-condicion. Por ejemplo,
si se considera el programa de la figura[I.5] se observa que antes del tnico punto de retorno
del programa se cumple la restriccion { ag < by }. Esto implica que en todas las posibles
ejecuciones en las cuales el programa termina se cumple que { ag < by }, y por lo tanto
se puede inferir la precondicion { a < b }.

En lo que respecta a verificar si un programa cumple o no determinada especifi-
cacion, pueden realizarse las siguientes tareas. Si se cuenta con una post-condicion del
programa es posible calcular automaticamente la post-condicion de la forma mencionada
anteriormente, y luego verificar que:

postcondicion a verificar # —poscondicion calculada automdticamente
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void programa4(int a, int b)

{
if (a >= b)
{
while (a > b)
{
at+;
}
}
1: return;
}

1: | antes {a:ao/\b:bo/\aogbo}
después | {a=aoAb=bo Aao <bo }

Figura 1.5: Obtencién de precondiciones

de no cumplir dicha condicién, o sea en caso que:

postcondicion a verificar = —poscondicion calculada automdticamente

Se puede afirmar que el programa no respeta la especificacion dada. Notar que debido
a que las post-condiciones calculadas automaéaticamente son aproximaciones si se presenta
la siguiente situacion:

postcondicion a verificar # poscondicion calculada automdticamente

no es posible afirmar que el programa no cumple con la post-condicién especificada,
sino que simplemente la post-condicion calculada no es lo suficientemente precisa.

1.2.4. Técnicas adicionales

Adicionalmente a las motivaciones clasicas descriptas anteriormente, existen algunas
técnicas que se basan en la informacién que pueden proveerle las restricciones entre
variables para un punto del programa. Por ejemplo, la técnica presentada en [BGYO05| se
basa en la informacién provista por las restricciones entre variables para sobre-aproximar
mediante una expresion simbolica el consumo de memoria de un programa. Por otro lado,
en [T'S05], se presenta una técnica para la obtencion automatica de casos de prueba que
cubren todos las posibles alternativas de flujo.

1.3. Trabajos relacionados

Un punto de partida en el descubrimiento automatico de restricciones lineales en-
tre variables de programas puede situarse en [CHT7S8|. En este trabajo se presenta una
técnica para encontrar restricciones lineales utilizando interpretacion abstracta [CCT77].
El dominio abstracto utilizado es el de poliedros convexos, o sea, las restricciones li-
neales descubiertas se representan mediante poliedros convexos. La técnica desarrollada
en [CHTS8| es intra-procedural, es decir, sélo puede ser aplicada a un procedimiento (o
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funciéon) sin que haya llamados a procedimientos (o funciones) auxiliares. Ademas, es-
ta técnica puede ser aplicada a programas con un control de flujo simple, sin soportar
caracteristicas de lenguajes orientados a objetos.

En [CCO02| se presenta una serie de métodos para realizar analisis estatico modular
de programas. Si bien no se presenta explicitamente como una extensién de la técnica
de [CHTS| para soportar andlisis modular (llamados a procedimientos o funciones), puede
considerarse que sienta las bases para realizar dicha extension.

En lo que respecta a dominios abstractos, en [FR99] se presenta el operador powerset
que, aplicado a un dominio abstracto base, permite obtener abstracciones mas precisas.
Combinando estas ideas con las presentadas en |BHZ04| es posible incrementar la pre-
cision de la técnica presentada en [CHTS].

En [Min00] se presenta una técnica muy similar a la de este trabajo, pero con un
enfoque diferente. El dominio abstracto que se utiliza en aquél es Two-variable difference
or sum constraint sets, lo que permite 6rdenes de complejidad algoritmica mucho menores
en detrimento de la precision de los resultados obtenidos. Ademas, la técnica se desa-
rrolla sobre un lenguaje imperativo muy simple, sin existir anélisis inter-procedural ni
caracteristicas de lenguajes orientados a objetos.

En [SSM04] se presenta una técnica para descubrir invariantes lineales en sistemas de
transicion. Estos sistemas son una abstracciéon del programa, en la que las bifurcaciones de
flujo son consideradas como no deterministicas. Las restricciones se descubren utilizando
un enfoque completamente diferente al que se encuentra en [CH78| llamado Constraint-
based technique. La técnica se declara como mas escalable y, en algunas ocasiones, més
precisa que [CHTS]|. Sin embargo no es interprocedural y no se contemplan caracteristicas
de lenguajes orientados a objetos.

Al efectuar analisis estatico sobre programas escritos en lenguajes orientados a obje-
tos, se hace necesario realizar algun tipo de points-to analysis. De esta manera es posible
predecir conservativamente las posiciones de memoria referenciadas por un puntero.En
el segundo capitulo de es posible encontrar una descripcion bastante precisa de
la bibliografia més representativa del area, junto a una descripcion de su evoluciéon hasta
alcanzar lenguajes modernos como, por ejemplo, Java.

Existen determinados programas cuya ejecucién puede hacer crecer el heap a tamanos
arbitrariamente grandes. Al realizar andlisis estatico sobre dichos programas se hace nece-
sario obtener abstracciones manipulables de dicho heap. Shape Analysis es el area de es-
tudio encargada de obtener esas abstracciones. Existe una basta bibliografia relacionada,
entre la que es posible destacar a [SRW99].

La herramienta presentada en [ECGNO0| permite obtener predicados que describan
los potenciales valores de las variables para programas escritos en lenguajes con carac-
teristicas de orientacién a objetos, como Java. Sin embargo la técnica tiene varios in-
convenientes. Primero, no permite obtener dicha informacién en tiempo de compilacion,
sino que por el contrario se basa en la ejecucién sistemaéatica del programa. En segunda
instancia, dado que el resultado que brinda la herramienta se basa en ejecuciones, el
mismo esta estrechamente ligado a los datos de entrada, pudiendo incluso dar soluciones
erroneas si los datos de entrada utilizados no son adecuados. Un tercer inconveniente
es que sOlo brinda informacién sobre precondiciones y post-condiciones de los métodos
ejecutados (pseudo-contratos), no siendo posible obtener resultados para cualquier punto
del programa.
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1.4. Estructura de la tesis

En el capitulo [2] se presenta una serie de conceptos y definiciones preliminares que
seran utilizados frecuentemente en el desarrollo de las técnicas en los siguientes capitulos.

En el capitulo [3| se presentan las técnicas principales de la tesis en las que se ex-
tiende el trabajo presentado en [CHTS|. El principal aporte es el analisis de programas
con llamados a procedimientos utilizando dos estrategias diferentes: inlining y andlisis
simbolico. Ademas, se utilizan uniones de poliedros convexos cerrados para representar
las restricciones, permitiendo mayor precision en las restricciones obtenidas que la que

se encuentra en [CHTS].

En el capitulo [ se presentan las principales caracteristicas de la herramienta que
implementa las técnicas del capitulo[3] Ademés, se muestran y analizan algunos resultados
obtenidos con la implementacién.

En el capitulo [f]se discuten y se plantean posibles extensiones a las ideas presentadas
en el capitulo [ con el fin de soportar caracteristicas habituales de los lenguajes orien-
tados a objetos tales como aliasing, binding dindmico, arrays, elementos estaticos, entre
otros. Las ideas de este capitulo son los primeros acercamientos a un enfoque global para
soportar estos lenguajes, por lo tanto no se realiza un desarrollo formal. Sin embargo si
se presenta una implementacién de caracteristicas de “proof of concept” que se utiliza
para determinar el potencial, la aplicabilidad y el impacto de las ideas mencionadas.

En el capitulo 6 se presentan las conclusiones de esta tesis y se discuten algunas
alternativas de trabajo a futuro.

18



Capitulo 2

Definiciones preliminares

En este capitulo se presenta una serie de conceptos sobre los que se basa la técnica
desarrollada en este trabajo.

2.1. Dominio de poliedros convexos cerrados

Si se vuelve a considerar la figura y se analizan, por ejemplo, las restricciones
existentes después la sentencia “2:” y antes de la sentencia “3:”, es posible observar
que existe una interpretaciéon geométrica para estas restricciones. Es decir, la restriccion
existente después la sentencia “2:” ({ a = 3 A b = 0 }) representa el punto del plano
(3,0), y la restriccion antes de la sentencia “3:” ({ a =3 A b > 0 }) representa la recta
definida por el conjunto de puntos {(z,y)|x =3 Ay > 0} tomando a como las abscisas y
b las ordenadas.

Partiendo de esta idea, es posible representar las restricciones entre variables uti-
lizando figuras geométricas n-dimensionales, o sea conjuntos de puntos en un espacio
n-dimensional. En este trabajo, tal como se describe en [CHTS|, se considerara como
elemento principal para describir restricciones entre variables, a los conjuntos de puntos
que describen los poliedros convexos cerrados.

Definicién 2.1.1 (Poliedro convexo cerrado) Un conjunto de puntos P de Z", es
un poliedro convexo cerrado de dimension n si:

P = {z|]Ax < b}

para una matriz A de dimension m X n y un vector b de dimension m. Donde m es la
cantidad de restricciones lineales que se intersecan para formar el poliedro de dimension
n.

A continuacién se muestra como representar relaciones genéricas entre variables

= Para representar una restricciéon de la forma:

n
Z kix; <c
=1
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se debe considerar como matriz y vector a:

A= (ki ko o ky)

b:(c)

Para representar una restriccién de la forma:

n
Z kix; <c
=1

se debe considerar como matriz y vector a:

A= (ki ky o ky)

b:(c—l)

Para representar una restriccién de la forma:

se debe considerar como matriz y vector a:

A=( -k —ka . —kn)

b:(—c)

Para representar una restriccién de la forma:

n
Z k;x; > c
=1

se debe considerar como matriz y vector a:

A=( -k —ka . —kn)

b:(—c—l)
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= Finalmente, para representar una restricciéon de la forma:

n
E ki(lii =cC
i=1

se debe considerar como matriz y vector a:

En particular suponiendo que se tiene el conjunto de variables {x1,x2,...,x,} se
pueden representar las siguientes expresiones de la forma indicada:

= la restriccién: x; = c se representa mediante el poliedro que se obtiene considerando
como matriz y vector a:

A:<01 O .. 0;21 1 0j41 ... 0n>
0; O ... 0,1 —1 0j41 ... Op

()

= la restriccién: x; = x; con i # j se representa mediante el poliedro que se obtiene
considerando como matriz y vector a:

A:<01 02 . 0im1 1 Ojp1 oo 0jor =1 0j41 ... on)
01 02 .. Oim1 =1 Oip1 oo Ojo1 1 0jp1 ... Oy

(3

» la restriccion: x; = cxj con i # j se representa mediante el poliedro que se obtiene
considerando como matriz y vector a:

A= 01 02 07;,1 1 0i+1 Ojfl —C 0j+1 On
01 02 Oi_1 -1 0i+1 Oj_l C 0j+1 On
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» la restriccion: x; = x; + ¢ con ¢ # j se representa mediante el poliedro que se
obtiene considerando como matriz y vector a:

A_<01 02 . 0i=1 1 0jy1 «. 0jo1 =1 0jp1 ... 0n>
01 02 Oi—l -1 0i+1 Oj—l 1 Oj+1 On

= ()

» la restriccion: x; +x; = xp con @ # j A j # k A1 # k se representa mediante el
poliedro que se obtiene considerando como matriz y vector a:

A_<01 v 01 1 01 oo 0jo1 1 0j41 oo Op—1 =1 Opy1 oo Op
01 .. 0i=1 =1 0j41 «. 0jo1 =1 0jp1 oo Oy 1 Ogy1 - Oy

(3

Si se quiere que una restriccion sea la conjunciéon de mas de una relacién entre variables
simplemente se construye una matriz en la cual se concatenan las filas de las matrices
correspondientes a cada relacién incluida en la restriccion; y también se concatenan los
vectores respetando el orden utilizado para la concatenaciéon de filas de matrices.

Por ejemplo, la restriccion { 1 = 3Axo = 0 } se representa mediante el poliedro que
se obtiene considerando:

OO = =
_ =0 O

o O

La matriz A se obtiene concatenando las matrices:
;o 1 0
“=( 1)
" o__ 0 1
=0

El vector b se obtiene concatenando los vectores:
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Adicionalmente, la restriccion { 21 = 3 Axa > 0 } se representa mediante el poliedro
que se obtiene considerando:

Cabe destacar, que la razén por la cual las restricciones que son descubiertas por la
técnica presentada en este trabajo estdn compuestas iinicamente por componentes linea-
les (ver observacion es, precisamente, que la abstraccion utilizada para representar
dichas restricciones esta basada en poliedros convexos cerrados, y los mismos no pueden
ser utilizados para representar relaciones no lineales. Otro aspecto a considerar es que los
poliedros que son tenidos en cuenta son cerrados, o sea los determinados por la relacién
“<” y no por la relaciéon “<”. Esto se debe a que el anélisis se lleva a cabo en programas
que realizan operaciones con numeros enteros, por lo tanto no es necesaria la relacién
“<” que si lo seria, por ejemplo, en presencia de conjuntos de elementos densos como los
reales.

Si se analiza la capacidad de los poliedros convexos cerrados para representar restric-
ciones, se ve que los mismos no son Ttiles para representar, por ejemplo, las restricciones
de la figura 2.I] Esto se debe a la existencia de una disyuncion. Los poliedros convexos
son una intersecciéon finita de subespacios generados por relaciones lineales, lo que no da
lugar a disyunciones.

Este problema puede ser solucionado de dos maneras. La primera de ellas, es la
utilizada en la técnica presentada en [CHTS8|. En ese trabajo se utiliza la operacion
convezr hull (que se describird més adelante) para obtener un tunico poliedro convexo
cerrado que “abarque” ambas restricciones. En este caso la restriccién que se obtendria
es: { a =ag Aret > 0Aret <1000 }, lo que evidentemente representa una pérdida de
precision con respecto a la restricciéon que se desea representar.

La segunda forma de resolver el problema de representacion es extendiéndola a do-
minios de poliedros convexos cerrados.

Definicién 2.1.2 (Dominio de poliedros convexos cerrados) Un dominio de poliedros
convexos cerrados de dimension n es un conjunto de poliedros converos cerrados de di-
mension n.
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int signo(int a)

{
int ret;
if (a >= 0)
{
ret = 0;
}
else
{
ret = 1000;
}
1: return ret;
}

1: | antes {a=aoNa>0Aret=0}U{a=asNa<0Aret=1000 }
después | {a=aoANa>0Aret=0Aret =retValue} U
{a=aoANa < 0Aret =1000 A ret = retValue }

Figura 2.1: Unién de poliedros convexos cerrados

Claramente, utilizando dominios de poliedros convexos cerrados, la restriccion { a =
apgNa>0Aret =0} U{a=ayNa<0Aret =1000 } es naturalmente representable si
se considera que la restriccion estd representada por la disyuncién de cada poliedro del
dominio:

{{a=ayNa>0Aret=0},{a=a9gNa<0Aret=1000}}

La desventaja de esta soluciéon radica en que se aumenta la complejidad de la estruc-
tura de representacién y, en consecuencia, de las operaciones para manipularla.

2.1.1. Operaciones sobre poliedros convexos cerrados

A continuacion se definird una serie de conceptos y operaciones sobre poliedros con-
vexos cerrados. Estos conceptos y operaciones seran posteriormente utilizados en la des-
cripciéon de la técnica presentada en este trabajo.

Cabe aclarar que los poliedros seran considerados tipos abstractos de datos. De esta
forma no se presentard ninguna representacion particular y s6lo se especificaré el compor-
tamiento que se espera de las operaciones, sin mostrar algoritmos que las implementen.
De hecho, como se puede ver en [CHTS|, existen al menos dos formas de representar
poliedros. Una es la representacion implicita utilizada en la definicién. La otra, llamada
parameétrica, describe el conjunto de puntos (poliedro) como una combinacién de “lineas”,
“vértices” y “rayos”’. Ademas, existen algoritmos que permiten la conversion automética
de una forma de representacién a la otra. La existencia de estas dos representaciones se
ve justificada en el hecho de que algunas operaciones sobre poliedros convexos cerrados
pueden ser implementadas méas eficientemente utilizando una representacion, mientras
que otras operaciones pueden resultan més eficientes sobre la restante. De hecho, las im-
plementaciones reales de operaciones sobre poliedros como, por ejemplo, PolyLz'blH [Loe99]
utilizan una doble representacion [MRIT53| lo que permite aprovechar lo mejor de cada
estructura.

1a implementacion de la técnica presentada en este trabajo utiliza PolyLib para representar y operar
sobre dominios de poliedros convexos cerrados
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Las definiciones relacionadas a poliedros utilizadas en este trabajo son:

Poliedro universal:

El poliedro universal de dimensién n es el conjunto de puntos:

Sniversal = {(.%'1, "'7'%'71) € Zn}

Existen varias formas de representar dicho poliedro para cada posible dimensién. Por
. . ., 2 . . .
ejemplo, una posible representacion para P7 . ... se obtiene considerando como matriz
y vector a:

El poliedro universal es utilizado para representar la restriccion { TRUE }, presente,
por ejemplo, en la figura[I.1] Esta restriccion indica que no hay informacion para el punto
del programa correspondiente.

Poliedro vacio:

El poliedro vacio, para cualquier dimensién n, es simplemente el conjunto de puntos
vacio:

1?acio = @

Existen varias formas de representar dicho poliedro para cada posible dimensién. Por

ejemplo, una posible representacién para Pgacio se obtiene considerando como matriz y

vector a:

A=(0 0 0)

b=(-1)

El poliedro vacio es utilizado para representar la restriccion { FALSE }, presente, por
ejemplo, en la figura [I.2] Esta restriccion indica que no existe ninguna combinacion
véalida de valores de variables, o sea el flujo del programa nunca podré atravesar el punto
correspondiente en tiempo de ejecucion.

Inclusién:

Al considerar a los poliedros como conjuntos de puntos, su inclusion es representada
mediante la inclusiéon de conjuntos estandar. Sean P, y P» dos poliedros de dimensién n:

PChsesVexePL=2eh
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Interseccion:

Sean Py y P» dos poliedros de dimension n, su interseccion P; N Ps es el poliedro que
cumple:

PN Py ={(x1,...,z0)|(x1, ., zp) € PL A (21, ..., x0) € P}

La existencia del poliedro P; N Py se demuestra intuitivamente considerando que
siempre es posible construir un nuevo poliedro que posea todas las restricciones de P;
y de P,. La matriz A que define este nuevo poliedro (ver definicion tendra como
cantidad de filas a la cantidad de filas de la matriz del poliedro P; més la cantidad de filas
de la matriz del poliedro P», teniendo en cuenta que cada fila representa una restriccion
lineal.

Convex hull:

Sean P, y P, dos poliedros de dimension n, su conver hull (Py W Ps) es el poliedro
que cumple:

P C (PlH’JPQ)/\PQ - (P1 H’JPQ)/\(VPg.Pl CPAANP,CP= (Pl H—JPQ) C P

El poliedro resultante de la operacién convex hull es el menor de todos los poliedros
que contienen a Py y Ps.

Esta operacién es necesaria porque la unién de poliedros considerada simplemente
como la unién de dos conjuntos de puntos, no necesariamente permite obtener un conjunto
de puntos representable mediante un poliedro convexo cerrado.

Extension de la dimension en m unidades

Sea P; un poliedro de dimensién n, la extensiéon de la dimension de P, en m unidades,
con m > 0 es otro poliedro que cumple que:

P/ m={(21, ., Tr, Ty 1y ooy Troem) € Z"T™ (21, ..y 2) € Pr}

Eliminacion existencial de una dimensiéon

Sea P; un poliedro de dimension n, la eliminacién de la dimensién ¢ con 1 < i < n es
otro poliedro de dimensiéon n — 1, que cumple que:

P \ = {(1‘1, vy Ti—1, Tit1, ,.In) € Z”_1|E|xi.(x1, ey Tim1, Ty Tit1, ,SCn) S Pl}

La eliminacién existencial de una dimensién posee una interesante propiedad. Esta es
que al eliminar una dimensiéon se conservan todas las relaciones que existian previamente,
aun las implicitas, entre las variables de las dimensiones que no han sido eliminadas. Por
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ejemplo, supongamos que se cuenta con el poliedro P = { a =b A b = c }. Este
poliedro contiene implicita la relacién a = ¢. Si se elimina la dimensién correspondiente
a la variable b (dimension namero 2), se obtiene como resultado el poliedro { a = ¢ }.

Este fenémeno es consecuencia de la propia definicién del operador. Por ejemplo,
si se considera el poliedro Pj, se observa que estd compuesto por siguiente el conjun-
to infinito de elementos: {..., (-2, -2,-2),(-1,-1,-1),(0,0,0), (1,1,1),(2,2,2),...}. El
poliedro P; \, 2 esta compuesto por los pares de elementos (x;, ;) tales que exista un y;
que haga que (x;,y;,2;) € Pi. La unica posibilidad de que se cumpla (z;,y;,2;) € P; es
que se pueda establecer la relacién x; = z;, lo que en definitiva convierte a P; \, 2 en el
poliedro { a = ¢ }.

De la misma forma que ocurre con el ejemplo anterior si se tiene el poliedro Py = {
a<bAb<c},yse elimina la dimension correspondiente a la variable b se obtendra el
poliedro { a + 1 < ¢ }, lo que corresponde a la relacion implicita entre las variables a y
cen Py,

Por el contrario a los ejemplos anteriores, existe la posibilidad de que al eliminar una
dimensién se pierdan todas las relaciones y se obtenga el poliedro universal. Por ejemplo,
si se tiene el poliedro P3 = { a < bAc < b }, y se elimina la dimension correspondiente a la
variable b se obtendra el poliedro { TRUE }, lo que indica que no hay relaciones implicitas
que se conservan.

Como tltimo ejemplo del fenémeno que produce el operador “\, se puede observar que
si se tiene el poliedro Py = { a > bAb =4} y se elimina la dimensién correspondiente a
la variable b, dimension nimero 2, se obtiene el poliedro { @ > 4 }. En la ﬁgura puede
verse como existe una interpretaciéon geométrica para el operador \,. Dicha interpretaciéon
es que el resultado de aplicar el operador \, es el mismo que el de realizar la proyeccién
de la figura n-dimensional que representa el poliedro original sobre las n — 1 dimensiones
restantes (las dimensiones sobre las que no se realiza la eliminacion existeencial). Si bien
los poliedros son puntos en el espacio, en la figura se ha optado por una representacion
continua para facilitar su comprension.

= py e B n

12346567809 123465678§8
(A) (B)

Figura 2.2: (A) Diagrama que representa el poliedro Py = { a > bAb = 4 }. (B) Diagrama
que representa el poliedro Py \, 2.
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Olvido de una dimensién

Sea P; un poliedro de dimensién n, el olvido de la dimensién ¢ con 1 < i < n es otro
poliedro de dimensién n, que cumple que:

- n
P H 1= {(1'1, ey LG 1y Thyy Ty eees a:n) eEZ E.Z’i.(l'l, ey LG 1y Ly LTy ey 1‘n) S Pl}
Intuitivamente esta operacién corresponde al poliedro que “olvida” las restricciones
existentes para determinada dimensién y permite que en la misma pueda existir cualquier
valor. Desde el punto de vista de la implementacién, este operador es andlogo a eliminar

la dimension que se olvida (), luego extender la dimensiéon en una unidad (1) y luego
reordenar los indices para para que la nueva dimensiéon ocupe el lugar de la original.

2.1.2. Operaciones sobre dominios de poliedros convexos cerrados
Las definiciones de la seccion [2.1.1] pueden ser extendidas a dominios de poliedros

convexos cerrados (ver definicion [2.1.2). Varias de estas definiciones son repeticiones de
las operaciones sobre poliedros adaptadas a dominios.

Dominio universal:

El dominio universal de dimensién n es simplemente el conjunto que contiene tnica-
mente el poliedro universal de dimension n.

universal — uni'uersal}

Dominio vacio:

El dominio vacio, para cualquier dimensién n, es:

Dy, - {chio}

vacio a

Inclusion:

La inclusion entre dominios esté definida en [BHZ04| de la siguiente manera:
D1 C Dy VPeDy:3P, € Dy. Py C Py

Interseccion:

Sean Dy y Do dos dominios de dimensién n, su interseccion D1 N Do es el dominio
que cumple:

DiNDy = {(.561, ...,xn)\(xl, ,xn) € D1 A (I‘l, ,ﬂfn) S DQ}

28



En la férmula anterior se ha realizado un abuso de notacién en la utilizaciéon de la
relaciéon € para referirse a la pertenencia de un punto a un dominio. En realidad un punto
x pertenece a un dominio si pertenece a alguno de los poliedros que contiene el dominio:

(1,...,xpn) € D1 < 3P, : P, € Dy A (21, ...,2,) € P;

La existencia del dominio Dy N D9 se demuestra intuitivamente realizando de forma
combinatoria la intersecciéon de cada uno de los poliedros que componen el dominio
Dy con los que componen el dominio D2, y uniendo los poliedros formando un dnico
conjunto. Por ejemplo, si Dy = {P1, P, P3} y Dy = {Py, P5}, entonces: Dy N Dy =
{(Pl N P4), (PQ N P4), (Pg N P4), (Pl N P5), (P2 N P5), (Pg N P5)}

Unioén:

A diferencia de lo que ocurre con los poliedros convexos cerrados, la unién de dominios
si es una operacion vélida.

Sean Dj y Ds dos dominios de dimensién n, su unién D1 U Dy es el dominio que
cumple:

DU Dy = {(acl, ...,xn)](xl, ...,xn) e D1V (1‘1, ,l‘n) S D2}

La existencia del dominio D7 U Dy se demuestra trivialmente a partir de la definicién
2.1.2)

Convex hull:

La operacién conver hull en dominios es unaria, y arroja como resultado un tnico
poliedro convexo cerrado.

Sea D™ un dominio de dimension n formado por los poliedros P{*, Py, ..., P, su convez
hull ¥D™ es el poliedro convexo cerrado que cumple:

P CWD"APy C WD"A..APP C WD"A(VP®. P C PPAPY C PPA..AP} C P" = yD" C P"

El poliedro resultante de la operacién convez hull es el menor de todos los poliedros
que contienen a los poliedros P, Py, ..., Pi' que conforman a D™.

Extension de la dimension en m unidades

Sea D1 un dominio de dimensién n, la extensiéon de la dimension de Dq en m unidades,
con m > 0 es otro dominio que cumple que:

Dy / m = {({L‘l, veey Ty T 1, -'-,xn+m) € Z”+m](x1,...,xn) S Dl}
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Eliminacion existencial de una dimensiéon

Sea D7 un dominio de dimensién n, la eliminacién de la dimensiéon ¢ con 1 < i < n
es otro dominio de dimensién n — 1, que cumple que:

Dy N\ i= {(])1, ey Ti—1, i1, ,CCn) S Z”71|E|xi.(a:1, ey Li—1, Ty Tig1,s ,a:n) S Dl}

Olvido de una dimension

Sea D; un dominio de dimensién n, el olvido de la dimensién ¢ con 1 < i < n es otro
dominio de dimensién n, que cumple que:

D1 H 1= {(:Ul, ces Lj—1y They Tid-1, ,.%‘n) c Z”Exi.(:cl, ey Li—1, L4y Tit1, ,l’n) S Dl}

2.2. Reticulado

Los conjuntos parcialmente ordenados y los reticulados completos son dos conceptos
fundamentales en el anélisis de programas. Es por esto que, si bien pueden ser encontrados
en la mayoria de la literatura relacionada como por ejemplo [NNH99], se hara una breve
descripcion a continuacion.

Conjunto parcialmente ordenado

Un orden parcial es una relacion © C L x L que es reflexiva (VI : [ C [), transitiva
(Vll,lg, I3:HLELALCIlI3=1C l3) y anti-simétrica (Vll,lg AL = = lg)

Un conjunto parcialmente ordenado (L,C) es un conjunto L sobre el cual se define
un orden parcial C.

Un subconjunto Y de L tiene una cota superior [ € L si VI’ € Y : I’ C . Una menor
cota superior [ de Y es una cota superior de Y que cumple que [ C [y siempre que [y sea
otra cota superior de Y. Analogamente, una mayor cota inferior [ de Y es una cota inferior
de Y que cumple que lg £ [ siempre que [y sea otra cota inferior de Y. Los subconjuntos
Y de un conjunto parcialmente ordenado L no necesariamente siempre tienen una menor
cota superior, o una mayor cota inferior, pero cuando si las tienen son siempre tnicas
(debido a que C es anti-simétrica) y se denotan | |Y y []Y respectivamente.

Reticulado completo

Un reticulado completo es un conjunto parcialmente ordenado (L,C) que cumple la
propiedad de que todo posible subconjunto Y tiene menor cota superior y mayor cota
inferior.

Un reticulado completo se denota (L, C,| |,[], L, T), donde L es el conjunto parcial-
mente ordenado de elementos, C es el orden parcial, | | es el operador que define la menor
cota superior de un subconjunto de L, [ ] es el operador que define la mayor cota inferior
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de un subconjunto de L, 1 =| | =[] L es el menor elemento de Ly T =[]0 =||L es
el mayor elemento de L.

A los efectos de este trabajo el concepto principal es que un conjunto de dominios
de poliedros convexos cerrados es un conjunto parcialmente ordenado, considerando la
relacion C, y particularmente también es un reticulado completo, considerando:

v =Uy

yey

My=Nw

yey

o sea que la menor cota superior de un conjunto de dominios se obtiene realizando
la disyuncién de cada uno de ellos, y la mayor cota inferior se obtiene realizando la
interseccion de cada uno de ellos. Ademads el menor elemento del conjunto de todos los
dominios es Dygacio v €l mayor elemento es D, niversal-
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Capitulo 3

El analisis en programas de ntmeros
enteros

En este capitulo se presentan los principales aportes de la tesis. Estos aportes consis-
ten basicamente en el desarrollo de tres técnicas. La primera de ellas es la adaptacion de la
técnica presentada en [CHT8| para trabajar con dominios de poliedros convexos cerrados.
En este sentido, en la seccion [3.1]se presenta el lenguaje de programas mono-procedurales
que realizan operaciones sobre niimeros enteros, y el la secciéon se presenta el andlisis
correspondiente.

La segunda y tercera técnica se presentan en la seccion [3.3]y consisten en extender
la técnica de la seccion para considerar programas que realizan invocaciones a pro-
cedimientos. En particular, la segunda técnica aborda la invocacién a procedimientos
mediante la simulacién de inlinig y la tercera mediante anélisis simbolico. Cabe destacar
que estas dos ultimas técnicas también utilizan dominios de poliedros convexos cerrados
para representar las restricciones.

Debido a que las tres técnicas presentadas se basan en la construccién de ecuaciones
de Data Flow, en la seccion [3.4] se presenta un método para resolver dichos sistemas de
ecuaciones.

Finalmente, en la seccion [3.5] se presentan algunas ideas para obtener informacion
de relaciones no lineales de forma tal de extender las capacidades de las tres técnicas
presentadas.

3.1. El lenguaje de los programas de niimeros enteros

Los programas sobre los que inicialmente se realizard el analisis son los escritos uti-
lizando la sintaxis de la figura [3.1

La figura muestra las abreviaturas para las categorias sintacticas que podran ser
encontradas en el resto del documento.

La categoria sintactica ExpresionNoLineal no es expandida debido a que, a los efectos
del anélisis, todas sus posibles expresiones tienen asociada la misma semantica. Como se
verd mas adelante, al asignar cualquier expresion no lineal a una variable se pierde toda la
informacién que se pueda haber obtenido sobre ella. Ejemplos de expresiones no lineales
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Programa —  SentenciaEtiquetada

SentenciaEtiquetada —  (Etiqueta, Sentencia)
SentenciaEtiquetada —  (Etiqueta, Sentencia); SentenciaEtiquetada
Etiqueta - n conn € IN
Sentencia — if ( ExpresionBooleana ) goto Etiqueta
Sentencia — goto Etiqueta
Sentencia — return
Sentencia —  return Operando
Sentencia —  Asignaciéon
ExpresionBooleana — wariableLocal OperadorBooleano Operando
ExpresionBooleana ~ —  Operando OperadorBooleano variable Local
OperadorBooleano — ==
OperadorBooleano — =
OperadorBooleano —  >=
OperadorBooleano - >
OperadorBooleano — <=
OperadorBooleano — <
Asignacion —  wvariableLocal = ExpresionZ
donde variableLocal es una cadena de caracteres
ExpresionZ - z con z €Z
ExpresionZ — wariableLocal
ExpresionZ — - variableLocal
ExpresionZ —  wvariableLocal OperadorZ Operando
ExpresionZ —  Operando OperadorZ variableLocal
ExpresionZ —  wariableLocal * z
ExpresionZ — 2z x variableLocal
ExpresionZ —  ExpresiénNoLineal
OperadorZ —  +
OperadorZ — -
Operando — wariableLocal
Operando — oz

Figura 3.1: Sintaxis del lenguaje.
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Programa = Prgm

SentenciaEtiquetada = StncEtq
Etiqueta = FEtq
Sentencia = Stnc
ExpresiénBooleana = ExprB
OperadorBooleano = OpB
Asignacion = Asig
ExpresionZ = ExprZ
OperadorZ = OpZ
Operando = Opnd
ExpresiénNoLineal = ExprNL

Figura 3.2: Abreviaturas de categorias sintacticas.

pueden ser aquellas que involucren la operacién potencia, raiz, modulo, el producto en
entre variables, etc.

Es necesario hacer algunas aclaraciones con respecto a este lenguaje. Si se observa,
existen dos formas de alterar el flujo del programa, una es mediante el salto condicional
“if ( ExpresionBooleana ) goto Etiqueta” y la otra mediante el salto incondicional
“goto Etiqueta’. Esta forma de alterar el flujo de un programa dista mucho de las que es
posible encontrar en programas escritos con lenguajes de programaciéon modernos, donde
es comin encontrar estructuras de control como while, for, etc. Esto se debe a que
el analisis presentado estd disenado para trabajar sobre una representacion intermedia.
Es decir, el lenguaje sobre el que se realiza el andlisis no estd ligado a ninguna sintaxis
concreta, sino que por el contrario estd fuertemente inspirado en Jimple ﬂMB_STi&Ql],
que es una representacion intermedia del lenguaje Java. De esta forma se logra abstraer
los detalles de la sintaxis concreta y facilitar el andlisis.

Una dltima aclaracién respecto al lenguaje es que la técnica no contempla ninguna
verificaciéon del estilo seméantica, como pueden ser verificaciéon de tipos, o verificaciéon de
inicializacién previa de las variables leidas. Esto se debe a que el anélisis utiliza una
representacion intermedia que se asume obtenida a partir de programas que superen exi-
tosamente el chequeo sintactico sobre la sintaxis concreta y posteriormente los chequeos
seméanticos correspondientes. En este sentido se asumird que los programas a analizar
siempre estan bien formados y cumplen con todas las condiciones de correctitud semén-
tica necesarias. Entre las condiciones que se asumen es posible destacar que los ntmeros
naturales que representan las etiquetas de cada sentencia no deben repetirse, de lo con-
trario se presentarfan ambigiiedades en el momento de considerar alteraciones de flujo;
asimismo, se asumird que las etiquetas que representan destinos de los saltos son efecti-
vamente etiquetas existentes; también se asumira que los programas inicializan mediante
definiciones todas las variables que luego son referenciadas; etc.

3.2. El analisis para programas de niimeros enteros

El analisis serd presentado como un andlisis Data Flow. Existe vasta literatura que
describe las caracteristicas de este tipo de anélisis sobre programas, entre la que podremos

destacar a [NNH99].
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En los andlisis Data Flow resulta muy conveniente abstraer los programas a analizar
utilizando grafos. De esta forma se modelan facilmente las alternativas del flujo del pro-
grama a través de las instrucciones.

3.2.1. Grafo de programas de nimeros enteros

El grafo de un programa se obtiene a partir de las siguientes definiciones:

Definicién 3.2.1 (Conjunto de nodos del grafo de un programa P) El conjunto

de nodos del grafo de un programa P se denota Gfodos y se define de la siguiente manera:

GTILjodos = {EtQ} si P /: (E?fq, Stnc)
GTILjodos = {EtQ} U Grljodos si P= (th, Stnc); P’

Definicién 3.2.2 (Conjunto de ejes del grafo de un programa P) Un eje del grafo
de un programa es un par compuesto por dos etiquetas (Etq,, Etq). El conjunto de ejes
del grafo de un programa P se denota ijes y se define de la siguiente manera:

Gg;-es = (si P = (Etq, Stnc)
GL.. = {(Bta,Etg), (Btq, Etgs)} U GUresmIP
si P = (FEtq1,if (ExprB) goto FEtqs); (Etqe, Stnc)P’

Gl = (Bt Btg)} UGS s P = (Etq, Asig); (Etga, Stnc) P’
ijes = {(Etq,Ftg2)} U ijles si P = (Etq1,goto Etqs)P’
ijes = ijles si P = (Ftq,return)P’

P _ P _ /
Gejes = Gejes 81 P = (Etqi,return op)P

Definicién 3.2.3 (Grafo de un programa P) El grafo de un programa P, denotado

GF es el grafo dirigido que contiene como conjunto de nodos a Gfodos, y como conjunto
; P

de ejes a G-

Si bien el grafo s6lo brinda informacién sobre las etiquetas del programa, estas per-
miten identificar univocamente sentencias. Por lo cual resulta equivalente considerar que
los nodos del grafo son etiquetas o sentencias. En la figura [3.4] puede observarse un
ejemplo de grafo de programa.

3.2.2. Ecuaciones del analisis Data Flow

Las restricciones lineales que se pretende descubrir, antes y después de cada sentencia
del programa, pueden considerarse las incognitas del analisis. Luego, es posible construir
un sistema de ecuaciones (ecuaciones de Data Flow) que tenga la propiedad de que su
solucion sea la solucién del anélisis.
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(1, a = 3); int a = 3;

(2, if a <= 10 goto 5); int ret;

(3, ret = 1); if (a > 10)
(4, goto 6); ret = 1;
(5, ret = 0); else

(6, return ret) ret = 0;

return ret;

(a) (b)

Figura 3.3: (a) Programa sencillo en la sintaxis del anélisis (b) version del programa en
utilizando una hipotética sintaxis concreta

9 (5)
O
&)

Figura 3.4: Grafo correspondiente al programa (a) de la figura

La cantidad de incégnitas del andlisis dependera de la cantidad de sentencias que
componen el programa a analizar. Ademas las ecuaciones quedan determinadas por los
diferentes tipos de sentencia (definicion, salto condicional, etc.) que componen el pro-
grama. Es por esto que cada programa a analizar tendrd una cantidad y variedad de
ecuaciones diferente, por lo que no es posible presentar el sistema de ecuaciones para
encontrar restricciones lineales para todos los programas escritos en el lenguaje dado. Lo
que si es posible definir, es un sistema de reglas que permiten, considerando un programa
particular, construir el sistema de ecuaciones cuya solucion es el conjunto de restricciones
lineales que se busca.

Antes de presentar el sistema de reglas es necesario realizar las siguientes definiciones

Definicién 3.2.4 (Longitud de un programa P) La longitud de un programa P es
un nimero entero que describe la cantidad de sentencias etiquetadas que lo componen.

Long(P) = 1si P = (Ftq,Stnc)
Long(P) = 1+ Long(P’') si P = (Etq, Stnc); P’

Definicién 3.2.5 (Etiqueta inicial de un programa P) La etiqueta inicial de un pro-
grama P es la etiqueta de la primera sentencia etiquetada que es considerada cuando el
programa es ejecutado.
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Prim(P) = FEtq si P=(Etq,Stnc)
Prim(P) = FEtq si P = (FEtq, Stnc); P’

Definicién 3.2.6 (Conjunto de variables locales P) El conjunto de variables locales
de un programa P se define de la siguiente manera:

Vars(P) = {wvariableLocal} si P = (Etq,variableLocal=ExpresinZ)
Vars(P) = 0si P = (Etq,Stnc) A Stnc # Asig
Vars(P) = Vars(P')si P = (Etq, Stnc); P' A Stnc # Asig
Vars(P) = {variableLocal} U Vars(P")
si P = (Etq,variable Local=FExpresinZ); P’

Cabe mencionar que esta definicion se sostiene fuertemente de la condicion de correc-
titud, que se considera asumida, de que todas las variables locales que son leias en alguna
sentencia del programa fueron definidas en alguna sentencia previa.

Definicién 3.2.7 (Conjunto de variables del analisis del programa P) El conjun-
to de variables del andlisis del programa P es:

VarsAn(P) = Vars(P) U {retValue}

Se asume que la variable retValue tiene un nombre distinguido que no se utiliza en
ningun programa. Se utiliza para representar el valor de retorno del programa.

El sistema de ecuaciones Data Flow para un programa P tendra 2 x Long(P) incog-
nitas y 2 * Long(P) ecuaciones.

Las incognitas se denotan Etg!™¢s y th;i esPu% v son los dominios de poliedros con-

vexos cerrados (ver definicion [2.1.2)) que representan la restriccion lineal entre las variables
del programa existente antes de la ejecucion de la sentencia etiquetada Etq; y después
de la ejecucion de dicha sentencia, respectivamente.

Para representar las restricciones lineales los dominios de poliedros convexos cerrados
utilizados seran ligeramente diferentes a los definidos anteriormente. La diferencia radica
en que cada dimensiéon del poliedro se considera “mapeada”’ a una variable del anélisis,
o sea un elemento de VarsAn(P). De esta forma, en lugar de referirse a una dimension
particular utilizando un indice, se lo hara utilizando el nombre de una variable. Ademés
es necesario asumir que el “mapeo” se mantiene uniformemente a lo largo del anélisis,
para que las operaciones que involucran mas de un dominio sean consistentes.

Las reglas que permiten derivar el sistema de ecuaciones se denotan RY (donde i
depende del tipo de sentencia asociada a la regla) y se agrupan en dos conjuntos. El primer
conjunto de reglas es el que permite obtener ecuaciones que relacionan las incégnitas que
representan restricciones después de ejecutar una sentencia, con la restricciéon existente
antes de ejecutarla:

RP.  Etq"® — Bpgontes

(2

si Etq; corresponde a una sentencia del tipo if (FxprB) goto FEiq

RY. Etql*""® = Btqpntes

(2
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si Etg; corresponde a una sentencia del tipo goto Etq

RE.  Etqfes — pgontes

(] K3
si E'tq; corresponde a una sentencia del tipo return

RY. Etgferues — Etq?™e N nuevoDominio(retV alue = op, VarsAn(P))

(2
si E'tq; corresponde a una sentencia del tipo return op

R?. thgeswés = (((Etg™*s / tmpN Dyey) || variableLocal) N Dying) \, tmp
donde:
tmp es una variable ‘fresca’, o sea tmp ¢ VarsAn(P)
D ey = nuevoDominio(tmp = ExprZ,VarsAn(P) U {tmp})
Dying = nuevoDominio(variableLocal = tmp, VarsAn(P) U {tmp})

si E'tq; corresponde a una sentencia del tipo variable Local = ExprZ A
ExprZ # ExprNL

RE. thgeswés = Etqi™** || variable Local
si F'tq; corresponde a una sentencia del tipo variableLocal = ExprNL

El segundo conjunto contiene las reglas que relacionan las incégnitas que representan
restricciones antes de ejecutar una sentencia, con las restricciones después de ejecutar
cada una de las sentencias que la anteceden inmediatamente en el flujo del programa.

VarsA . .
RE.  Etgentes = DV AMD) i Btg, = Prim(P)
RE. Etgme = |  EBtq{*™® si Etq; # Prim(P)
()Gl

Las operaciones y conceptos utilizados en las reglas fueron todos definidos en la
seccion a excepcion de la expresion nuevoDominio(expr, vars). Se considerara que
dicha expresiéon corresponde a un nuevo dominio que se construye y tiene como dimensiéon
la cantidad de elementos de vars, ademés representa la restricciéon lineal descrita por la
expresion expr, y es consistente con el mapeo entre variables del programa y dimensiones
del dominio subyacente en el anéalisis. El detalle de como la expresion lineal puede ser
representada mediante el nuevo dominio construido es omitido, pero resulta intuitivo a
partir de las ideas presentadas en la seccion [2.1] especialmente a partir de la definicion

211

La mayoria de las reglas presentadas resultan facilmente comprensibles. En el primer
grupo de reglas, las que relacionan la restriccion existente después de ejecutar una sen-
tencia con la restriccidon existente antes de ejecutarla, puede verse que en presencia de
saltos condicionales e incondicionales no se producen modificaciones. Por otro lado, la
sentencia return da por terminado un programa sin que se devuelva ningtun valor, por
lo tanto tampoco se modifica la restriccion existente antes de dicha sentencia. La regla
RY tiene el efecto de ‘ligar’ el valor de retorno del programa con la variable distinguida
retValue; de esta forma la restriccién resultante puede predicar de forma directa sobre
el valor retornado por el programa.
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La regla RéD tiene el efecto de perder toda informaciéon que se podia tener sobre la
variable definida. Esta regla constituye una de las fuentes de pérdida de precision en el
andlisis. Sabiendo que los dominios de poliedros convexos cerrados no pueden representar
relaciones no lineales, lo mejor que se puede hacer para que el analisis se mantenga cor-
recto es actuar conservativamente y simplemente no brindar ningtn tipo de informaciéon
sobre la variable afectada. Luego en la seccion [3.5]se verd como es posible representar me-
diante relaciones lineales algunas expresiones naturalmente no lineales como por ejemplo
a = b mod c.

La regla R5P es, quizas, la regla mas complicada y amerita una explicaciéon. Gran parte
de la complejidad de la regla radica en que debe ser capaz de reflejar definiciones donde
la variable que se define también es leida. Esta situacién es muy comun en sentencias
que incrementan contadores, como por ejemplo, i = i + 1. La regla utiliza la variable
‘fresca’ tmp. Se asume que tmp serd un nombre distinguido y no podra ser utilizado como
nombre para las variables del programa a analizar. Esta variable es utilizada para ‘alma-
cenar’ temporalmente el valor de la expresion. En Dg.r queda establecida una relacion
de igualdad entre la expresién que se asigna y la nueva variable. Ademds en necesario
extender la dimension de Etq?™* debido a que los dominios deben ser compatibles (tener
la misma dimension y el mismo mapeo de dimensiones a variables) para poder operar
con ellos. Luego de establecida la igualdad entre la variable temporal y la expresiéon a
asignar, es necesario ‘olvidar’ toda la informacién que se tenia sobre la variable que real-
mente se estd definiendo para luego si, utilizando Dy,;,q, establecer la relacion que define
la sentencia. Finalmente, se elimina la variable temporal.

Otra forma de presentar la misma informacién que proveen las reglas del primer
conjunto (R, RY RE RI' RL RL) es mediante la definicién de una funciéon llamada
funcion de transferencia. La funcion de transferencia recibe como argumento un dominio
y una sentencia, y devuelve otro dominio. El dominio que cumple el rol de argumento
corresponde a la restricciéon antes de ejecutar la sentencia que también se recibe como
argumento (Etq?"%), y el dominio que representa el valor de retorno corresponde a la res-
triccion existente después de ejecutar la sentencia recibida como argumento (thl-d P "és).
A partir de las reglas Rf , Rf , R3P , Rf ,R5P , Rg se puede inferir la siguiente funcién de
transferencia:

d si s =1if (FxprB) goto FEtgq
d si s = goto Etq
£(d, s) = d si s = return
’ dNnd(retValue = op, VarsAn(P)) si s = return op
(((d /"t Dgeg) || v) N Dping) vt sis=v = ExprZ N ExprZ # ExprNL
d| v sis=v = ExprNL

Donde d cumple el rol de (Etgi™¢*), s es la sentencia correspondiente a la etiqueta
Etq;, la expresion nd(retValue = op, VarsAn(P)) es una abreviatura para
nuevoDominiod(retValue = op,VarsAn(P)), Dgef ¥ Dpina son los dominios que se
indica en la regla Rf y t es una variable ‘fresca’ analoga a la variable tmp de la regla
RP.

En el segundo grupo de reglas, las que relacionan las restricciones antes de ejecutar
una sentencia con las restricciones después de ejecutar cada una de las sentencias que
la anteceden inmediatamente en el flujo del programa, puede verse que para la primera
sentencia del programa se fija como restricciéon el dominio universal. Esto indica que no
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existe informacién antes de ejecutar la mencionada sentencia. Cabe destacar que aunque
existan saltos desde alguna sentencia del programa a la sentencia Prim(P) esto no puede
aportar ningin tipo de informacién ya que se deberia realizar la disyuncién con el dominio
Doyniversal- Esto es analogo a realizar la disyunciéon de una tautologia con cualquier otra
férmula en légica proposicional.

Para las sentencias que no sean la primera es necesario realizar una disyuncién de
cada una de las posibilidades que define el flujo del programa. De esta manera se actiia
conservativamente y se consideran todas las variantes que pueden presentarse al ejecutar
el programa.

La regla Rg resulta clave para catalogar el andlisis Data Flow en forward y en may.
Es decir, a partir de la regla Rg se puede decir que el andlisis que aqui se presenta es
un andlisis Data Flow del tipo forward y may. Es de tipo forward porque, al analizar
un punto del programa antes de una sentencia, se consideran los valores obtenidos para
las sentencias que la anteceden inmediatamente en el flujo del programa, o sea el anélisis
va hacia adelante, de la misma forma que lo hace la ejecucion del programa. Por otro
lado, se esta en presencia de un anélisis may porque la informacién proveniente de cada
sentencia inmediatamente antecesora es unida en lugar de intersecada. Esto refleja que el
andlisis es conservativo pudiendo en algunos casos considerar situaciones que en tiempo
de ejecucién no son alcanzables.

A modo de ejemplo se presenta el programa de la figura [3.3] En la figura se
presenta el grafo correspondiente. Luego, la figura [3.5] presenta el conjunto de ecuaciones
que se obtiene cuando se aplica el sistema de reglas a dicho programa.

La figura muestra la solucién al conjunto de ecuaciones, o sea, el resultado del
andlisis de restricciones lineales. Un estudio de cémo obtener soluciones para el sistema
de ecuaciones es presentado en la seccion [3.4]

3.2.3. Incrementando la precisiéon del analisis

Las restricciones presentadas en la figura [3.6]son correctas, en el sentido de que podria
demostrarse que si se considera como valuaciones para las variables a y ret a los valores
que dichas variables pueden adoptar en tiempo de ejecucién, las restricciones evaluarian
siempre a verdadero. Ademas, como se demostrd en la proposicion la obtencion de
restricciones de precision absoluta no es computable. Teniendo esto en cuenta, podria
resultar comprensible conformarse con el resultado obtenido.

Sin embargo, existe la posibilidad de realizar una pequena modificacién a la regla Rf;
para obtener resultados mucho mas precisos. La regla se puede definir de la siguiente
manera;

RE.  Etgintes = U procCond(i, Etq;) si Etq; # Prim(P)
(G.0)eay,

ejes

donde:
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{a, ret, retValue}
thtlzntes un’ivers,al
Etgi“™® = ((Btgi"* / tmp (1 D1) || @) N D) \, tmp
Dy = nuevoDominio(tmp = 3, {a, ret, retValue, tmp})
Dy = nuevoDominio(a = tmp, {a, ret, retValue, tmp})
thgntes _ thiiespués
th;lespués _ thgntes
thgntes _ thgespués
Etg5“"™* = ((Btg§™® / tmp\ D) || ret) N Da) \, tmp
D3 = nuevoDominio(tmp = 1, {a, ret, retValue, tmp})
Dy = nuevoDominio(ret = tmp, {a, ret, retValue, tmp})
thzntes — théiespués
thZezspués _ thgntes
thgntes — thQdespués
thgesmés = (((BEtgg"*es / tmp N Ds) || ret) N Dg) \, tmp
D5 = nuevoDominio(tmp = 0, {a, ret, retValue, tmp})
D¢ = nuevoDominio(ret = tmp, {a, ret, retValue, tmp})
thémtes _ th;lespués U théiespués
después antes .o .
FEtqq = Etqd™* N nuevoDominio(retValue = ret,{a, ret, retValue})

Figura 3.5: Ecuaciones de Data Flow obtenidas analizando el programa de la figura [3.3

procCond(i, Etq;) = thj{iespués

si E'tq; no corresponde a una sentencia del tipo
if (EzprBy) goto Etq

procCond(i, Etqj) = thjes]mésﬂnuevoDominio(ﬁEmprBh,VarsAn(p))

si K'tq; corresponde a una sentencia del tipo
if (ExprBp) goto Etqn A Etqn # Etg;

procCond(i, Etq;) = th;.iesmésﬂnuevoDominio(EmprBh,VarsAn(p))

si E'tq; corresponde a una sentencia del tipo
if (FxprBy) goto Etgy N Etq, = Etg;
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1: | antes { TRUE }

después | { a =3}

2: | antes {a=3}

después | { a =3}

3: | antes {a=3}

después | { a=3Aret=1}

4: | antes {a=3Aret=1}

después | { a=3Aret=1}

5: | antes {a=3}

después | { a=3Aret =0}

6: | antes {a=3Aret=1}U{a=3Aret=0}
después | { a =3 Aret =1 AretValue =ret } U
{a=3Aret=0AretValue =ret }

Figura 3.6: Solucién al sistema de ecuaciones

Esta nueva regla, no sélo relaciona las restricciones antes de ejecutar una sentencia
con las restricciones después de ejecutar cada una de las inmediatas antecesoras en el flujo
del programa, sino que ademas tiene en cuenta las condiciones que pueden hacer que el
flujo del programa cambie en presencia de saltos condicionales. Si la sentencia predecesora
no es un salto condicional, no se brinda mas informacién que la obtenida después de la
ejecucion de dicha sentencia. Si la sentencia predecesora si es un salto condicional, se
distinguen dos casos. El primero de ellos se produce cuando estamos en presencia de la
instruccién siguiente al salto condicional, lo que indica que el salto condicional no fue
tomado. En este caso, se cuenta con més informacién que la que corresponderia en el
caso anterior, entonces puede incorporarse a la restricciéon la negacion de la expresion
booleana. El segundo caso corresponden a la situaciéon en la que la sentencia a considerar
corresponde al destino del salto condicional. En este caso simplemente se incorpora a la
restriccion la expresion booleana de la condicion.

En esta nueva regla nuevamente se utiliza la expresion:
nuevoDominio(expr,vars)

Aqui también resulta intuitiva la construccion del dominio a partir de la expresion
booleana considerando la definiciéon 2.1.1] Sin embargo, un punto merece ser aclarado y
es el que se tiene al representar mediante dominios a las relaciones de desigualdad del
tipo # (definidas por el operador booleano “!="). En este caso la relacion del tipo a # 3
puede interpretarse como la relacion equivalente o > 8V a < 3, y viendo la relacién de
esta forma su representaciéon mediante dominio de poliedros convexos cerrados es directa.

Finalmente, en la figura [3.7] se puede ver que el resultado del analisis del programa
de la figura que se obtiene considerando el nuevo sistema de reglas es mucho mas
preciso que el obtenido mediante el sistema de reglas anterior.
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1: | antes { TRUE }

después | { a =3}

2: | antes {a=3}

después | { a =3}

3: | antes { FALSE }

despueés | { FALSE }

4: | antes { FALSE }

después | { FALSE }

5: | antes {a=3}

después | { a=3Aret =0}
6: | antes {a=3Aret=0}
después | { a =3 Aret =0 AretValue =ret }

Figura 3.7: Solucién obtenida utilizando el nuevo sistema de reglas.

3.3. El analisis en programas con procedimientos (métodos)

Cuando se desea implementar un algoritmo de complejidadlﬂ media o alta, una de
las actividades mas frecuentes es la fragmentacién de dicho algoritmo en diversas partes
que encapsulan pequenas porciones més o menos independientes de su légica, para luego
combinarlas de forma tal de obtener el comportamiento deseado. De esta forma se ob-
tiene una serie de ventajas, como simpleza en la lectura, escritura y comprensién del
algoritmo, reutilizaciéon de porciones de logica ya existentes, etc. En este sentido, casi
cualquier lenguaje utilizado para construir software en la actualidad provee un meca-
nismo para aislar logica en partes méas pequenas y luego combinarlas con el objetivo
de implementar algoritmos mucho més complejos. Por esto resulta necesario extender el
lenguaje presentado en la seccion [3.I] para permitir la definicion de dichas partes y su
combinacion.

Si bien el concepto subyacente tras estas partes que se combinan para implementar
algoritmos méas complejos es practicamente el mismo, dichas partes suelen adquirir nom-
bres y caracteristicas diferentes de acuerdo al contexto en el que existen. Por ejemplo,
bajo el paradigma de programacion funcional, las partes utilizadas son funciones; en el
paradigma imperativo suelen ser procedimientos, etc. En este trabajo se utilizara el tér-
mino método para referirse a dichas partes, dado que estd mas estrechamente ligado a la
programacion con caracteristicas de orientacién a objetos.

3.3.1. Lenguaje de programas de niimeros enteros con métodos

A continuacion se presenta la adaptacion del lenguaje de la seccion B-I] que permite
definir y combinar (mediante invocacion) métodos.

!La utilizacion del término complejidad no hace referencia a la complejidad algoritmica que suele
clasificarse en lineal, logaritmica, polinomial, exponencial, etc, sino a lo dificultosa que puede resultar la
tarea de definir determinado algoritmo
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Programa —  Métodos

Métodos —  Meétodo
Métodos —  Meétodos Método
Meétodo —  nombre () { SentenciaEtiquetada }
donde nombre es una cadena de caracteres
Método —  nombre ( Pardmetros ) { SentenciaEtiquetada }

Parametros — wvariableLocal

Parametros — Parametros, variableLocal
ExpresionZ — z con z €Z

ExpresionZ  —  wariableLocal

ExpresionZ — - variableLocal

ExpresionZ  —  wariableLocal OperadorZ Operando
ExpresionZ — Operando OperadorZ variable Local
ExpresionZ — ExpresionNoLineal

ExpresionZ — invocar nombre()

ExpresionZ  —  invocar nombre (Argumentos)
Argumentos —  Operando

Argumentos —  Argumentos, Operando

Las categorias sintacticas faltantes deben ser consideradas exactamente iguales a las
del lenguaje de la seccion (3.1

Ahora un programa ha dejado de ser una lista de sentencias numeradas, y se ha trans-
formado en una lista de métodos. A diferencia de las sentencias, el orden de aparicion
de los métodos no tiene ninguna influencia sobre la seméntica del programa. Luego cada
método posee: un nombre que permitira identificarlo al momento de la invocacién, una
lista de parametros (posiblemente vacia) mediante los cuales podra recibir datos prove-
nientes del método invocador y una lista de sentencias numeradas. Las expresiones de
niumeros enteros han sido extendidas con la incorporaciéon de la posibilidad de invocar a
un método sin argumentos o con argumentos.

Esta modificacién, para permitir definiciones e invocaciones a métodos, da lugar a un
nuevo, mas extenso y mas variado conjunto de potenciales errores en la construccion del
programa. Nuevamente, se tiene en cuenta que los programas en este lenguaje interme-
dio son construidos tomando como base a programas escritos en una sintaxis concreta,
que hayan superado exitosamente los chequeos sintacticos y seméanticos correspondientes.
Por lo que se asumird que los programas a analizar estdn bien formados y se omitird un
detalle exhaustivo de las condiciones consideradas. De todas maneras, se menciona que
se asume que: los métodos que son invocados terminan correctamente, es decir con sen-
tencias ‘return Operando’ y no con sentencias ‘return’ (la sentencia ‘return’ podria
aparecer unicamente en el método principal, main, del programa); que los métodos son
univocamente identificables porque todos poseen un nombre diferente; que las invoca-
ciones se realizan correctamente, es decir mediante la utilizacién de nombres de métodos
existentes y cantidad de argumentos correspondiente.
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3.3.2. Analisis de programas de niimeros enteros con métodos

Al analizar un programa interprocedural la minima unidad a considerar ya no es la que
determina la categoria gramatical Programa, sino que serd la que determina la categoria
gramatical Método. La técnica ya no estard enfocada en analizar programas completos,
sino métodos individualmente. De todas formas, en la gran mayoria de los lenguajes
de programaciéon existe un nombre de método distinguido, por ejemplo main, que se
considera el método inicial del programa, por lo tanto analizar el método distinguido
tendra el efecto de analizar el programa completo.

Teniendo en cuenta la diferencia mencionada en el parrafo anterior, es necesario adap-
tar las definiciones (Conjunto de nodos del grafo de un programa P), [3.2.2 (Con-
junto de ejes del grafo de un programa P) y (Grafo de un programa P) para
que sean Conjunto de nodos del grafo de un método M, Conjunto de ejes del grafo
de un método M y Grafo de un método M respectivamente. Estas adaptaciones son
directas si se reemplaza la lista de sentencias de un programa monoprocedural gen-
erada a partir de la producciéon “Programa — SentenciaEtiquetada’ por la lista de
sentencias de un método de un programa interprocedural generada a partir de la pro-
duccién “Mtodo — nombre() { SentenciaEtiquetada }’, o la produccion “Mtodo —
nombre(Parmetros) { SentenciaFEtiquetada }.

Por otra parte, considerando ahora que un programa es una lista de métodos:

P = Mtodo™

es necesario introducir las siguientes definiciones.

Definicion 3.3.1 (Nombre del método M) El nombre de un método M se denota
nombre(M) y se define de la siguiente manera:

nombre(M) = asiM =a() { SentenciaEtiquetada }
nombre(M) = «si M = a(Parmetros) { SentenciaEtiquetada }

Definicion 3.3.2 (Sentencias del método M) La lista de sentencias de un método
M se denota stne(M) y es la secuencia de pares de la forma (Etq, Stnc)™ que se define
de la siguiente manera:

stne(M) = SEisiM=a() { SE; }
stne(M) = SE;si M = a(Parmetros) { SE; }

Definiciéon 3.3.3 (Conjunto de nodos del grafo de llamadas de un programa P)
El conjunto de nodos del grafo de llamada de un programa P se denota C’GfodoS y se de-
fine de la siguiente manera:

cGP . = {nombre(M;)}si P = M
CGP .. = {nombre(M;)}UCGE  ~si P=MP AP #]]

Definicion 3.3.4 (Conjunto de ejes del grafo de llamadas de un programa P)
Un eje del grafo de llamadas de un programa P es un par compuesto por dos nombres de
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métodos no necesariamente diferentes (o, 3). El eje representa la nocion de que desde el
método « se realiza una imvocacion al método B. El conjunto de ejes del grafo de llamadas
de un programa P se denota CGE.__ y se define de la siguiente manera:

ejes
CGZES = nvc(nombre(My), stne(My)) si P = M,
C’ijes = invc(nombre(My), stne(My)) U CGZes §P=MP AP 4[]

donde invc(nombrey, sentenciasy) es el conjunto de pares donde la primera compo-
nente es nombrey, o sea el nombre del método invocador, y la sequnda componente es
el nombre de cada uno de los métodos que son tnvocados mediante las sentencias de la
lista sentencias; que sean del tipo “variableLocal = invocar nombre()” o sentencias
del tipo “variableLocal = invocar nombre(Argumentos)”. Cabe aclarar que por ser
un conjunto no hay pares repetidos, o sea, aunque varias sentencias invoquen al mismo
método solo existird un par que representa la relacion entre ambos.

Definicién 3.3.5 (Grafo de llamadas de un programa P) El grafo de llamadas de
un programa P, denotado CGT es el grafo dirigido que contiene como conjunto de nodos

P : - P
a CG, 4050 Y cOmo conjunto de ejes a CGy;,,.

En la figura 3.9 pude verse el grafo de llamadas del programa del programa de la
figura

mo() { m2(n, s) {
(1, a = invocar mi1(0)); (1, x =n + s);
(2, b = invocar m2(1, 2)) (2, return x)

} }

ml(k) {

(1, ¢ = invocar m2(1, 2));

}

Figura 3.8: Programa con métodos.
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Figura 3.9: Grafo de llamadas correspondiente al programa de la figura [3.§|

Una limitacién existente en las técnicas de anélisis interprocedural que se presentan
en esta seccién es que, en general, no serdan capaces de analizar programas cuyo grafo
de llamadas contenga algtn ciclo. Es decir, las técnicas no podran analizar programas
donde exista algin tipo de recursion. En la seccion [6.1] se presentan algunos indicios de
coémo extender las técnicas para que soporten programas con invocaciones recursivas.

Continuando con la adaptacién de las definiciones al nuevo lenguaje, es necesario
modificar las definiciones de “etiqueta inicial” y “variables del analisis” para que se refieran
a método, que es la unidad a analizar en programas interprocedurales.

Definicion 3.3.6 (Etiqueta inicial de un método M) La etiqueta inicial de un méto-

do M es la etiqueta de la primera sentencia etiquetada que es considerada cuando el
método es ejecutado.

Prim(M) = FEtq si stne(M) = (Etq, Stnc)
Prim(M) = Etq si stne(M) = (Etq, Stnc); M’

Definicion 3.3.7 (Conjunto de variables locales de un método M) El conjunto de
variables locales de un método M se denota Vars(M) y define de la siguiente manera:

Vars(M) = VarsEnStnc(stne(M))

donde:
VarsEnStnc(L) = {wariableLocal} si L = (Etq,variable Local=ExpresinZ)
VarsEnStnc(L) = 0 si L = (FEtq,Stnc) A Stne # Asig
VarsEnStnc(L) = VarsEnStnc(L')
si L = (Ftq, Stne)L' A\ Stne # Asig NL' # [ ]
VarsEnStnc(L) = {wvariableLocal} UVarsEnStnc(L')

si L = (Ftq,variableLocal=ExpresinZ)L' N L' # | |
Definiciéon 3.3.8 (Conjunto de parametros formales de un método M) El con-

Junto de pardmetros formales de un método M se denota Params(M) y define de la
siguiente manera:

Params(M) = 0siM=a0) { SE; }
Params(M) = parmetros; si M = a(parmetros;) { SE; }
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Definicién 3.3.9 (Conjunto de meta-argumentos método M) El conjunto de meta-
argumentos del método M, denotado MetaArgs(M), es un conjunto de variables ‘fres-
cas’, variables que no aparecen en el programa, de la misma cardinalidad que el conjunto
de parametros formales de M (Params(M)). Por simpleza se asumird que el conjunto de
meta-argumentos posee variables cuyos nombres son idénticos a cada uno de los nombres
de los pardametros formales y contienen el subindice "y". Por ejemplo, si el conjunto de

pardmetros formales es {a,b}, el conjunto de meta-argumentos es {ag,bo}.

El conjunto de meta-argumentos es vacio si lo es el conjunto de pardmetros formales.

Definicién 3.3.10 (Conjunto de variables del analisis del método M) El conjun-
to de variables del andlisis del método M es:

VarsAn(M) = Vars(M) U Params(M) U MetaArgs(M) U {retV alue,ompre(rr) }

Nuevamente, al igual que el conjunto de variables del analisis de un programa mono-
procedural, se asume que la variable retValue,ompre(rr) tiene un nombre distinguido que
no se utiliza en el programa. Ademaés, es necesario que dependa del nombre del método
ya que podra haber tantas variables que representan valores de retorno como métodos
en el programa.

Antes de presentar las reglas que permitiran definir el sistema de ecuaciones Data
Flow del andlisis de un programa interprocedural, es necesaria una ultima definiciéon.

Definicién 3.3.11 (Post-condicion del método M) La post-condicion de un método
M se denota PostCond(M) y es la disyuncion de todas las restricciones obtenidas por el
andlisis que corresponden al momento después de ejecutar una sentencia de retorno del
método.

PostCond(M) = U thideszoués

Etq; corresponde a una sentencia return

Habiendo realizado todas las definiciones necesarias, a continuacién se presentan las
reglas que resultan comunes a ambas técnicas de andlisis interprocedural (simulacion de
inlining y anélisis simbolico). Luego, en las sub-secciones correspondientes se desarrollan
las particularidades de cada una.

Teniendo en cuenta que el anélisis se realiza sobre el método M, el conjunto de reglas
que relacionan las incognitas que representan restricciones antes de ejecutar una senten-
cia, con las restricciones después de ejecutar cada una de las sentencias que la anteceden
inmediatamente en el flujo del programa, es el siguiente:

RPM . Btgentes = pYorsanM) g pyg — Prim(M)AM = a() { SE; }
REM _ Pgontes = Dyinaretaarg U U procCond(i, Etg;)
(7:)€GY,,

si Etq; = Prim(M) A M = a(parmetros;) { SE; }
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REM_ Btgentes = U procCond(i, Etq;) si Etg; # Prim(M)
(G:1)€Ge],

ejes

donde:
DyindMetaarg = nuevoDominio(py = p1, Ap2 = p2g A ... APl = Pry, VarsAn(M))
Params(M) = {p1,p2, ..., Dk}
MetaArgs(M) = {p1y, D205 -+ Pko }

Como puede observarse, cuando se trata de la primera sentencia de un método y este
no espera argumentos (R{J M) a restriccion es el dominio universal, lo que indica que no
hay informacién. Nuevamente, no es necesario realizar la unién con la informacién que
potencialmente proviene de sentencias inmediatamente antecesoras (que realizan saltos
a la sentencia Prim(m)), porque se estaria realizando la disyuncién con el dominio
universal, lo cual no aporta informacion.

Si por el contrario el método si espera recibir argumentos (R4M), la restriccion es la
unién de dos elementos. El primero es el binding de las variables que representan parame-
tros formales con meta-variables que representan valores de los argumentos existentes en
una hipotética invocacién del método analizado. Este binding es 1til, por un lado, para
obtener especificaciones del método a partir de las restricciones obtenidas (ver seccion
1.2.3), y por otro lado, como se vera més adelante, para efectuar el andalisis interproce-
dural en modo simbdlico. El segundo elemento es la unién de las restricciones existentes
después de cada sentencia del programa que antecede inmediatamente a la primera, uti-
lizdndose la versién que incrementa la precision del anéalisis considerando las condiciones
booleanas de los saltos condicionales. Ahora si, este segundo elemento es necesario de-
bido a que el sistema de alteracién de flujo del lenguaje presentado permitiria ejecutar
la primera sentencia méas de una vez, y la disyuncién no se realizarfa con el dominio
universal, sino con el binding de parametros y meta-argumentos.

Finalmente, si la sentencia no es la primera del método (R:,{3 M) la regla es igual a la
existente en la version monoprocedural del andlisis.

Del conjunto de reglas que relaciona la restricciéon después de ejecutar una sentencia
con la restriccion existente antes de ejecutarla, todas las reglas para ambas técnicas inter-
procedurales son iguales a las presentadas en el anélisis de programas mono-procedurales
(ver seccion salvo la regla que considera sentencias del tipo “variableLocal =
ExprZ N\ ExprZ # ExprNL". En este caso se deben considerar dos situaciones difer-
entes. Por un lado, si la expresién que se asigha no es una invocacioén, si debe utilizarse
la regla de la seccion (RY). Por el contrario, si la expresién resulta de la invo-
cacion de algin método (“invocar nombre()” o “invocar nombre (Argumentos)”) debe
ser tratada de forma diferente.

En este trabajo se considerardn dos maneras de realizar el andlisis en presencia de
invocaciones, mediante simulacion de inlining y mediante tratamiento simboélico. En las
préximas dos secciones se presentan ambas maneras de analizar invocaciones.
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Analisis interprocedural mediante simulaciéon de inlining

El concepto tras este tipo de anélisis es el mismo que existe en presencia de macro-
expansiones. Es decir, cuando se encuentra una invocacién a una macro, la sentencia
que representa dicha invocacién es, en algin sentido, reemplazada por el propio cuerpo
de la macro, pudiendo existir algin tipo de sistema de pasaje de argumentos mas bien
sintactico. Ademaés, este reemplazo se efectiia en alguna etapa previa a la ejecucion, de
forma tal que el hecho de que originalmente haya habido una invocacién en el programa,
puede pasar desapercibido al momento de ejecutar. En la figura 3.11] se muestra como
es posible representar mediante inlining la invocaciéon de la sentencia “2:” del método
main de la figura [3.10]

La intencioén es replicar este mismo concepto al momento de analizar una invocacién
a un método. De esta manera se genera una nueva cantidad de incognitas en el andlisis
(al menos dos por cada sentencia del método invocado) y se deben aplicar las reglas
mencionadas anteriormente para las sentencias del método invocado que no realizan a
su vez nuevas invocaciones. Para las que si lo hacen, se genera otro nuevo conjunto de
incognitas que se agregan al andlisis y se realiza lo mismo sucesivamente hasta encontrar
un método que no realice ningun tipo de invocaciéon (al sélo considerar programas cuyo
grafo de llamadas contenga ciclos, se asegura dicha condicion).

main() { m2( p1 ) {
(1, a = 3); (1, p1 = pl + 1);
(2, ret = invocar m2(a); (2, b = p1);
(3, return ret) (3, return b);

} }

Figura 3.10: Programa interprocedural

main() {
(1, a = 3);
(2, pl = a);
(3, pl = p1 + 1);
(4, b = p1);
(5, ret = b;

(6, return ret)

Figura 3.11: Programa que hipotéticamente se consideraria al realizar inlining en el
método main de la figura [3.10

En presencia de una sentencia de la forma:

(Etg;, v = invocar m2(Q))
Lo que debe realizarse es lo siguiente:

antes
7

1. Extender las variables de Etq para que contengan las variables de m2 Es decir:

EtQpTecondicion = th;-mtes / V(LTSATL(TTLQ)
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En este punto es necesario asumir que VarsAn(M) N VarsAn(m2) = 0, o sea las
variables del método que se estd analizando (M) son todas diferentes a las del
método que invoca (m?2).

2. Realizar el analisis de m2 teniendo en cuenta que:

th?;%f;(m@ = Etqprecondicion U U procCond(Prim(m2), Etq;)
(j,Prim(mQ))GGZﬁs
Durante el analisis de m2 se deben utilizar las mismas reglas que se utilizan durante
el analisis de M (el método principal del analisis). Es posible que m2 realice invo-
caciones a otros métodos, y en este caso simplemente se cambia el rol, y m2 pasa a
ser el método invocador. El hecho de limitar el analisis a programas cuyo grafo de
llamadas no contenga ciclos, asegura que finalmente se encontrara un método en el
que no haya invocaciones y no deban realizarse las acciones que aqui se describen.

3. Finalmente, una vez construido el sistema de ecuaciones correspondientes al analisis
de m2, se debe reflejar la asignaciéon del resultado de la invocacién. Para esto se
obtiene la post-condicién de m2, se realiza el binding del valor de retorno con
la variable que se estd definiendo en M, y luego se eliminan de la restricciéon las
variables del andlisis de m2.

Etqlesrués — (PostCond(m2) N Dyindret) \ varsAn(m2)

(2

donde:

Diindrer = nuevoDominio(v = retValuem,s, VarsAn(M) U VarsAn(m2))

Notar que es necesario eliminar las variables del anélisis de m2 para que, en la
restriccion existente en el punto del programa después de la invocaciéon y las sub-
siguientes, solo se predique sobre las variables del método llamador, y no se tenga
informacién sobre las variables asociadas al método invocado.

Si la sentencia a analizar es:
(Etg;, v = invocar m2(argy,args,...,argx))
0 sea una invocaciéon con argumentos, debe realizarse lo siguiente:

1. Extender las variables de Ftq?"'®* para que contengan las variables de m2, de la
misma forma que se hace en presencia de una invocacién sin argumentos, ademas
realizar el binding de los argumentos de la invocacién con los pardmetros formales.

EtQprecondiCion = (thlc'mtes / Vm‘sAn(mZ)) N DbindArgs

donde:

Duindargs = nuevoDominio(py = argy Apz = arga A ... A px = argy,
VarsAn(M) U VarsAn(m?2))
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Finalmente considerar los items 2. y 3. de la descripcién de pasos a realizar cuando
se considera una invocacién sin argumentos.

Una cuestién muy importante a considerar es que esta técnica de andlisis interproce-
dural es tinicamente valida cuando la seméntica del pasaje de parametros del lenguaje es
“por copia”. Si se analiza el método main del programa de la figura la restriccion
después de ejecutar la sentencia “2” del método main es { a = 3Aret =4 }, lo que refleja
que la variable a no es modificada por el método m2.

Esta caracteristica se debe a que al momento de iniciar el analisis del método invo-
cado existe el binding entre los parametros formales y los argumentos reales, pero las
operaciones siempre se realizan sobre los parametros formales, entonces los argumentos
reales son inmutables en el scope del método invocado.

Este tipo de pasaje de parametros es el utilizado, por ejemplo, en el lenguaje de
programacion Java, lo que hace que, al menos en lo que respecta al pasaje de parametros,
la técnica sea compatible con dicho lenguaje.

Analisis interprocedural simbélico

Si un método ml realiza, por ejemplo, cien invocaciones a otro método m2 en cien
sentencias diferentes y el analisis interprocedural se realiza mediante simulacién de in-
lining, el método m2 serd analizado las cien veces, generando cien conjuntos de nuevas
incognitas al andlisis y teniendo que aplicar cien veces las reglas para las mimas sen-
tencias, dando lugar a cien veces la cantidad de ecuaciones del método invocado. Esta
situacion se presenta aun cuando las invocaciones se realizan utilizando los mismos ar-
gumentos. La idea tras el andlisis interprocedural simbolico es evitar esta situacion y
realizar el andlisis de cada método involucrado de forma aislada y s6lo una tnica vez
utilizando valores simbolicos para los argumentos. Luego se realizara el binding de los
valores simbdlicos con los argumentos, al momento de realizarse la invocacion.

Si se quiere analizar el método M es necesario analizar previamente todos los métodos
que son invocados directa o indirectamente a partir de M. Sabiendo que el andlisis
s6lo puede realizarse en programas cuyo grafo de llamadas no contiene ciclos, es posible
considerar como sub-grafo del grafo de llamadas del programa el arbol cuya raiz es M.
Luego el analisis debe realizarse de la siguiente manera:

1. analizar los métodos que corresponden a hojas del &rbol mencionado anteriormente.
Estos métodos, por ser hojas, no poseen ninguna invocacién y pueden ser analizados
de la misma forma que con inlining, o sea realizando el binding de los parametros
formales con meta-argumentos cuando corresponda.

2. realizar progresivamente el andlisis de los métodos del &rbol en cuestiéon cuyos
hijos ya estén todos analizados. En la primera iteracién sélo podran analizarse los
métodos cuyos hijos son todos raices. En la segunda iteracién podran analizarse los
método que no se hayan analizado en la primera iteraciéon cuyos hijos sean raices
o ya hayan sido analizados, y asi sucesivamente hasta poder analizar finalmente el
método M. En esta etapa las invocaciones a métodos deben ser analizadas de la
forma que se explica mas adelante.

Finalmente el analisis interprocedural simbdlico en presencia de una invocacién sin
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argumentos, como por ejemplo:

(Etg;, v = invocar m2())

se realiza de la siguiente manera:

1. Eliminar de PostCond(m?2) las variables locales para que el valor de retorno del
método quede representado mediante una constante. Si el método no tiene para-
metros se asume que retorna un valor constante. En caso de que el valor de retorno
del método no pueda ser representado mediante una expresion lineal la variable
de retorno no tendra restriccion y el resultado de dicha operacion seréd el dominio
universal.

Dy = PostCond(m2) \, Vars(m?2)
2. Extender Dy y Etq?™° para que tengan el mismo conjunto de variables. A Dy

se le deben agregar las variables locales, los parametros, los meta-argumentos y la
variable de retorno de M. A Etqg!™** debe agregarsele retValuems.

Ds =Dy /' VarsAn(M)

Dy = Etq@™es 7 {retValuema}

7

3. Intersecar D3 y Dy y realizar el binding del valor de retorno de m2 con la variable
que se define v, para reflejar el resultado de la invocacion.

D5 = (D3N D4) N Dyindret

Dyindret = nuevoDominio(v = retValuems, VarsAn(M) U {retValuema})

4. Eliminar retValue,,2 para que toda la restriccion predique unicamente sobre varsAn(M)

Bl = Dy fretValue,s)

7

Cabe aclarar que la expresion anterior constituye la regla (o parte de la funcion de
transferencia) a aplicar para las sentencias que realizan invocaciones sin argumentos.
Se ha llegado a la expresion en forma de procedimiento para facilitar su notacion y
comprension, pero debe quedar claro que se trata de una dnica regla.

Si la invocacidn si tiene argumentos, como por ejemplo:

(Etg;, v = invocar m2(argi,args,...,argy))

debe realizarse lo siguiente:
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1. Realizar el binding de los argumentos con los meta-argumentos en la post-condiciéon
del método invocado. Se supone que los métodos invocados ya han sido analizados,
asi que es posible obtener su post-condicién.

Dy = (PostCond(m2) /" {argi,args, ...,argr}) N Dying

Dying = nuevoDominio( may = arg; A mag = args A ... A may = argg,
VarsAn(m2) U {args,arga,...,argg})

donde:
MetaArgs(m2) = {may, masg, ..., may}

2. Eliminar de D; las variables locales, los pardametros formales y los meta-argumentos
para que el valor de retorno del método quede s6lo en funcién de los argumentos.

Dy = Dy N\, (Vars(m2) U Params(m2) U MetaArgs(m?2))

3. Extender Dy y Etq!'** para que tengan el mismo conjunto de variables. A Do se le
deben agregar las variables locales y los parametros de M que no sean argumentos
de la invocacién, mas los meta-argumentos y la variable de retorno del método
invocador. A Etqi™* debe agregarsele retV aluems.

Ds =Dy / (VarsAn(M) — {arg.,args, ...,arg})

Dy = Etqi™es / {retValuems}

4. Intersecar D3y Dy y realizar el binding del valor de retorno de m2 con la variable
que se define v, para reflejar el resultado de la invocacion.

Ds = (D3N Dy4) N DyindRet

Dyindret = nuevoDominio(v = retValuema, VarsAn(M) U {retValuema})

5. Eliminar retV alue,,s para que toda la restriccion predique unicamente sobre VarsAn(M)

th.d“p“és = D5 \, {retValueys}

1

Al igual que en el caso de las invocaciones sin argumentos, la expresién anterior es
la regla (o parte de la funcion de transferencia) a aplicar en las sentencias que realizan
invocaciones con argumentos. Se ha llegado a la expresion en forma de procedimiento
para facilitar su notacién y comprension, pero debe quedar claro que también se trata
de una tunica regla.
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3.4. Solucién del sistema de ecuaciones de Data Flow

En la seccion [3.2.2] se muestra como a partir del codigo fuente de un programa de n
sentencias pueden obtenerse 2n ecuaciones de 2n incégnitas. Cada una de las incognitas
representa una restricciéon lineal y la soluciéon al sistema de ecuaciones es el resultado del
andlisis de restricciones lineales.

Una de las maneras de resolver el sistema de ecuaciones es utilizando la nocién de
punto fijo. Para esto es 1util reescribir las ecuaciones como se describe a continuacion.

El conjunto de incognitas se representa mediante una 2n-upla de elementos:

RL = {Etq{mtes, thf“pues, Etggmtes thgesmés, .., Btqimtes | Brgdespuésy

Ademaés puede considerarse que las ecuaciones definen una funciéon F' tal que:
RL = F(RL)

F : (Dominio)*™ — (Dominio)*"

o sea F' toma una 2n-upla de dominios y retorna otra 2n-upla de dominios.

donde mas especificamente:

F(ﬁ) - (Fthzlzntes (}%7), Fthflespués(ﬁ)a Fthgntes (RT), ceey FE

tqfllespués (ﬁ))

Por ejemplo, considerando el sistema de ecuaciones de la figura [3.5] se tiene:

{a, ret, retValue}
universal

Fthtllntcs (R,T) — D

D{a, ret, retValue}

o sea la funcién constante que retorna siempre iniversal

Fprgantes (RT) = thﬁ espués | thg”p“és

o sea la funcién que devuelve la disyuncion de la cuarta y décima componente de la
12-upla RL.

Representado el sistema de ecuaciones mediante la relacion RL=F (Rii) se tiene que
un punto fijo de la funcién F' es una solucién al sistema de ecuaciones y en consecuencia
es el resultado del analisis.

Una de las caracteristicas principales de la funcion F' es que es monoétona. Es decir, si
se considera que el conjunto de (Dominio)?", o sea el conjunto de 2n-uplas de dominios,
es un conjunto parcialmente ordenado (ver seccion [2.2)utilizando la relacion:
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RLCRL =Vi:1<i<2n= RL; CRL

luego puede demostrarse (ver [A.0.1) que

RLCRL = F(RL)C F(RL)

Teniendo en cuenta que la funcién F' es mondtona y que el conjunto de dominios de
poliedros convexos cerrados es un reticulado completo (ver [2.2)) es posible enmarcar el
andlisis de restricciones lineales dentro del Monotone Framework.

El Monotone Framework es un marco teérico dentro del cual puede encontrarse
una gran cantidad de anélisis estaticos de cédigo como, por ejemplo, andlisis de expre-
siones disponibles (Available Expressions), analisis de definiciones alcanzables (Reaching
Definitions), anélisis de expresiones frecuentes (Very Busy Expressions), anélisis de va-
riables vivas (Live Variables), entre otros. El1 Monotone Framework es una forma de
agrupar las similitudes de los analisis de programas y permitir razonar de forma general
y abstracta. De esta forma, por ejemplo, se presentan varios métodos de resolucion de
ecuaciones de Data Flow para los analisis que se ajusten al mencionado framework.

Una instancia del Monotone Framework estd compuesta de un conjunto L que sea
un reticulado completo, la funcién F' que describe las ecuaciones de Data Flow del anéli-
sis, el grafo G que describe las alternativas de flujo entre las sentencias del programa,
un conjunto F de etiquetas que indican el inicio del anélisis y el valor ¢ asociado a
dichas etiquetas. Una descripcion detallada del Monotone Framework puede encontarse
en [NNH99].

El anélisis de restricciones lineales se ajusta al Monotone Framework de la siguiente
manera. L es el conjunto de dominios de poliedros convexos cerrados (ver seccion 2.2)), F
es la funcién que se construye a partir de las ecuaciones de Data Flow que surgen de las
reglas presentadas en la seccion . G es G (ver definicion . E es el conjunto
con un unico elemento Prim(P) (ver definicion . Finalmente, el valor ¢ es Dypiversal
indicando que no hay informacién al inicio del anélisis.

En el Monotone Framework existen varias aproximaciones para obtener el resultado
del andlisis. En este trabajo se considerara la llamada MFP ﬂ El algoritmo que calcula
la solucion MFP al sistema de ecuaciones de Data Flow se muestra en la figura [3.12]

El algoritmo toma como entrada una instancia del Monotone Framework, y usa un
array, Andlisis, para almacenar M PF%"¢5 o sea la lista de restricciones antes de cada
una de las sentencias del programa. Dicho array es indexado utilizando las etiquetas de
cada sentencia del programa. El algoritmo también utiliza una worklist (lista de tareas)
W donde se encuentran ejes del grafo de un programa. La presencia de un eje en W
indica que el analisis ha cambiado para la sentencia referida por la primera componente
del par. Finalmente el algoritmo retorna el resultado en dos listas que corresponden a las
restricciones antes y después de cada una de las sentencias del programa.

Si bien es posible utilizar el método de resolucién de ecuaciones de Data Flow MFP
tal como ha sido presentado, en la préactica pueden encontrase algunos inconvenientes.

2MFP son las siglas de Maximal Fixed Point (punto fijo maximal), aunque en realidad el algoritmo
computa el menor punto fijo de acuerdo a la relacién C. El nombre se conserva en concordancia con la
literatura clasica
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ENTRADA:  una instancia del Monotone Framework (L, F,G,E, )
SALIDA: M PFantes )\ p Fdespués

ALGORITMO: Paso 1: Inicializacién de W y Andlisis
W := nil;
para cada (Etq, Etq') en G hacer;
W = cons((Etq, Etq"), W);
para cada Ftq en G hacer;
si Etq € E entonces Andlisis|[Etq] =t
sino Andglisis|[Etq) = L,
Paso 2: Iteracion (actualizacion de W'y Andlisis)
mientras W # nil hacer
Etq := fst(head(W));
Etq' = snd(head(W));
W := tail(W);
sl Fpq(Andlisis|[Etq))  Andlisis[Etq'] entonces
Andlisis|[Etq'] = Andlisis|[Etq'| U Freq(Andlisis[Etq))
para cada Etq” tal que (Etq', Etq") esta en G hacer
W = cons((Etq', Etq"),W);

Paso 3: Presentacion del resultado (M PF™es y N P [ %espués)
para cada Ftq en G hacer
MPFg%eS = Andlisis[Etq;
MPF;?;p"é:s: Friq(Andlisis| Etq));

Figura 3.12: Algoritmo MFP para solucionar ecuaciones de Data Flow.

Por ejemplo, si se utiliza MFP para resolver el sistema de ecuaciones que se obtiene de
aplicar las reglas al programa de la figura [3.13] ocurre lo siguiente. La primera vez que se
considera el eje (4, 3) se tiene que:

Andlisis[4] = {x = 0} y Andlisis[3] = L; = Dyacio
entonces
Fy({z =0}) = {z =0} y como {z = 0} € Dyqcio entonces Andlisis[3] = {z = 0}.

Por haberse modificado Andlisis[3], el eje (3,4) se agrega a la worklist. Cuando se
considere el eje (3,4) se tiene que:

Andlisis[3] = {x = 0} y Andlisis[4] = {x = 0}

entonces
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Fs({z = 0}) = {z = 1} y como {z = 1} € {z = 0} entonces Andlisis[4] = {z =
0}U{z =1}

Esta vez, por haberse modificado Andlisis[4], el eje (4,3) se vuelve a agregar a la
worklist.

(1, x = 0); int x = 0;
(2, goto 4); while (x < 1000000) {
(3, x=x+1); x =x + 1;
(4, if (x < 1000000) goto 3) }
(5, return x); return x;
(a) (b)

Figura 3.13: (a) Programa que itera un millon de veces en la sintaxis del anélisis (b)
version del programa en utilizando una hipotética sintaxis concreta

Es claro que este proceso se repetird tantas veces como indique la guarda del ciclo;
en este caso, un millén.

Una situacién aun peor se presenta cuando la guarda depende de algtin valor simbélico
como, por ejemplo, un pardmetro formal (z < param;). En este caso, debido a que la
semantica del programa esta representada con dominios de poliedros convexos cerrados,
el valor de param; es un niimero entero que hipotéticamente puede ser tan grande como
se quiera, con lo cual el anélisis debe considerar todos los casos posibles que son infinitos,
el algoritmo nunca se detendria y se llegaria a un overflow por alcanzar el valor méximo
estipulado por la representacién numérica de los enteros en una computadora, o alguna
anomalia similar.

Situaciones como las descriptas hacen que en la practica no sea razonable utilizar
el algoritmo tal como se lo presentd, y para solucionar esos inconvenientes se realizan
aproximaciones al punto fijo utilizando el operador widening.

3.4.1. W:idening

Definicion 3.4.1 (Operador de cota superior) Un operador||: L x L — L sobre un
reticulado completo L es un operador de cota superior si y solo si:

L E (l1|;|l2) Nl E (ll|;|l2)

Definicion 3.4.2 (Operador de widening) Un operadorV : L x L — L sobre un re-
ticulado completo L es un operador de widening si y sdlo si:

= es un operador de cota superior

= para todas las cadenas ascendentes (I,)n, la cadena (1Y ), eventualmente se estabi-
liza.
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La idea tras el operador de widening es la siguiente. Si se tiene una funcién monétona
sobre un reticulado completo, como la que se deriva del sistema de ecuaciones de Data
Flow, se puede calcular la secuencia (fg) definida de la siguiente manera:

1 sin=20

=9 1t sin>0Af(fa ) C oot
f@*lw( @71) en otro caso

El operador de widening asegura que la cadena ascendente se estabiliza, o sea, en algtn
momento se cumple la relacion f(f& ') T fo~'. Y finalmente una serie de resultados
que pueden encontrarse en la seccion 4.2 de [NNH99| asegura que [fp(f) C f&, es decir,
el resultado que se obtiene de calcular la cadena ascendente fJ incluye al resultado del
algoritmo exacto de punto fijo de la figura [3.12}

La conclusion es que se sacrifica precision en el analisis ya que en general [ fp(f) T foA
Lfp(f) # f<, pero se solucionan los problemas relacionados al algoritmo MFP. Ademaés
en la practica unas pocas iteraciones suelen ser suficientes para que la cadena ascendente
se estabilice, con lo cual la diferencia en tiempo de computo es muy significativa. Estas
caracteristicas hacen que en la gran mayoria de los anélisis estaticos de cédigo se utilice
esta aproximacion utilizando algtn operador de widening particular.

La decision de qué operador de widening utilizar influird directamente en el balance
entre precision y performance. Por ejemplo, podria demostrarse que el operador Vi,
definido de la siguiente forma:

ll vT7"ue l2 = Duniversal

es un operador de widening. Por un lado es claro que computar el resultado de aplicar
el operador resulta muy poco costoso, ademas se podria conjeturar que logra estabilizar
la cadena ascendente en muy pocas iteraciones. Sin embargo, el operador hace que se
pierda toda la informacién contenida en sus operandos, lo que lo hace muy poco til.

En este trabajo se utilizara el operador de widening que se obtiene se relacionar los
trabajos [BHZ04], [BGP99] y [BHRZ03].

En [BHZ04] se define el siguiente operador de widening que puede ser aplicado a
dominios de poliedros convexos cerrados:

D1VeymDy = hY(Dy, DY)
donde:

D/Q—{ D2 si D1 l_EM D2

~ | W(DLUD,) en otro caso

La relacion Dy Fgas Do se cumple si y solo si D1 = Dygeio V (D1 Fp Da AVpy € Dy
dp1 € Dy :dy C dg). Donde Dy Fp Do siy solosi Vp; € Dy :dps € Dy dy C dg)

En [BHZ04] no se define el operador kY, sino que se describen las propiedades que
debe cumplir. En [BGP99| si es posible encontrar una instancia para el operador que se
define de la siguiente forma:
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ENTRADA: D; = {d117 d12, . dlm}; Dy = {d217d22, . dgn}
SALIDA: P =D1VDsy

P := Dyacio;
marcall..n] := false;
para cada 1 <i<nA1l<j<m hacer
si dljg do; entonces
P = PVdy,Vdy,
marcali] 1= true;
para cada 1 < i < n hacer
si marcali] = false entonces
P = PVdy,

Nuevamente, en la definicién hY se deja abierta la posibilidad de utilizar cualquier

operador de widening (V). La diferencia radica en que dicho operador debe ser para
poliedros y no para dominios.

En [BHRZO03| se presenta la formalizacién de un operador para poliedros convexos
cerrados llamado de standard widening cuya idea fue introducida en [Hal79].

vars s puars _ pvars
P2 51 Pl - Pvacio

PUGTSVP'UO/”S — )
! 2 { nuevoPoliedro(Cy U Ch,vars) en otro caso

donde:
PP = nuevoPoliedro(C;, vars)
Ci = {B € repr>(C1)| P> C nuevoPoliedro({},vars)}

Ch = {v € repr>(C2)|3B € repr>(C1) : Pi = nuevoPoliedro((repr>(C1)\{5}) U
{H}

Béasicamente la idea de este operador de widening es que el resultado de PiV P, es el
poliedro compuesto por todas las restricciones de P; que son conservadas por P». Para
mejorar la precision del operador las restricciones de la forma o« = [ se representan
mediante la disyuncién de restricciones o > S A a < (3, de esta forma aunque P no
conserve la restriccion a = 3 aun puede conservar alguna de las dos desigualdades.

3.5. Linealizacion de relaciones no lineales

Tomando las ideas presentadas en [Cla96] es posible lograr que algunas expresiones
que no son naturalmente lineales, y deberian ser consideradas por el anélisis como expre-
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siones de la categoria sintactica ExpresiénNoLineal, puedan igualmente aportar informa-
cion a las restricciones lineales.

4

En presencia de sentencias de la forma “varl = var2 / cte” se puede inferir la
relacion lineal “var2 > cte x varl Avar2 < cte x (varl + 1)”.

En presencia de sentencias de la forma “varl = var2 % cte”, donde el simbolo %
debe ser interpretado como el operador médulo, se puede inferir la relacién lineal
“var2 > cte x tmp A var2 < cte x (tmp + 1) Avarl = var2 — cte x tmp”, donde tmp es
una nueva variable libre que se agrega a la restriccion.
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Capitulo 4

Implementacion y resultados
obtenidos

En este capitulo se describe la implementacion de las tres técnicas presentadas en el
capitulo [3} analisis mono-procedural de programas que realizan operaciones con nimeros
enteros, andlisis interprocedural mediante simulaciéon de inlining y andlisis interproce-
dural simbélico. También se mostraran y analizaran los resultados obtenidos a partir de
la implementacién realizada.

4.1. Implementaciéon

Las técnicas presentadas en este trabajo fueron implementadas para operar sobre un
subconjunto del lenguaje de programaciéon Java. Dicho subconjunto consiste basicamente
de programas cuyos métodos realizan tinicamente operaciones con niumeros enteros, sin,
por ejemplo, instanciar nuevos objetos.

En la figura [A1] se muestra un diagrama que contiene los principales componentes
que intervienen en la aplicacién.

Se parte de un programa escrito en lenguaje Java. Luego se lo compila utilizando
un compilador Java, y se obtiene el bytecode. FEn esta etapa se realizan las verificaciones
seméanticas que la técnica ya asume realizadas. Luego el bytecode del programa se in-
troduce en el analizador para que sean descubiertas las restricciones correspondientes.
Finalmente el analizador genera un archivo conteniendo las restricciones descubiertas.

El analizador esta basado en el framework de optimizacién para Java llamado Soot
[VRHS™99|. Soot provee una representacion intermedia llamada Jimple [?]. El lenguaje
presentado en el capitulo [3] es bésicamente un subconjunto de Jimple. El analizador
recibe el bytecode y utiliza el “conversor” a Jimple provisto por Soot. Luego se utiliza el
framework de anélisis de Data Flow también provisto por Soot para derivar las ecuaciones
y resolverlas.

Para representar los dominios de poliedros convexos cerrados y sus operaciones se
utilizé PolyLib [Loe99]. Debido a que PolyLib estéd implementada en el lenguaje de pro-
gramacion C, fue necesario utilizar JNI (Java Native Interface) para comunicar el anélisis
Data Flow, implementado en Java, con PolyLib.
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Analizador

' Reticulaco
—| — — ; —

Archivo Java Bytecode Restricciones

Analizador
interprocedural |

Figura 4.1: Diagrama de la implementacién de la técnica.

Un aspecto interesante de la implementacién es que, tal como se ve en el diagrama de
la figura [.1] hay dos componentes distinguidos dentro del analizador. Los mismos fueron
implementados como componentes intercambiables o plug-ins. El primero de ellos es el
reticulado que se utiliza para realizar el anélisis Data Flow enmarcado en el Monotone
Framework. Para implementar las técnicas del capitulo [3] s6lo es necesaria una tnica
implementacion de reticulado que es la correspondiente a dominios de poliedros convexos
cerrados. Pero, como se veré en el capitulo 5] es necesario extender el reticulado para
implementar las ideas que alli se presentan. Por esto resulta util que el componente sea
disenado como plug-in. El segundo componente que fue implementado como plug-in es el
que realiza el anéalisis interprocedural. En este caso, existen dos implementaciones para
el andlisis del programas de nimeros enteros con métodos, que corresponden al andlisis
interprocedural mediante simulacién de inlining y al andlisis interprocedural simbélico.

El mecanismo de plug-ins fue implementado utilizando interfaces. En el apéndice [B]
se muestra la informacién relevante de las interfaces involucradas.

4.2. Resultados obtenidos

En esta secciéon se presentan los resultados obtenidos al ejecutar la implementaciéon
del descubridor de relaciones lineales entre variables.
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4.2.1. Ejemplo 1

Como primer ejemplo de los resultados obtenidos con la implementacién de la técnica
de anadlisis mono-procedural, se puede mencionar cada una de las restricciones de las

figuras: [.4 [L3} R.0]y

4.2.2. Ejemplo 2

En este ejemplo se analizard lo que ocurre en programas sencillos que tnicamente
incrementan un acumulador.

public int acuml(int n) { public int acum2(int n) {
int ac = 0; int ac = 0;
for (int i = 0; i < n; i++){ for (int i = 0; i < n; i++){
1: ac = ac + 1; 1: ac = ac + 2;
} }
2: return ac; 2: return ac;
} }
(a) (b)
public int acum3(int n) { public int acumk(int n, int k) {
int ac = 0; int ac = 0;
int k = 3; for (int i = 0; i < n; i++){
for (int 1 = 0; i < n; i++){ 1: ac = ac + k;
1: ac = ac + k; }
} 2: return ac;
2: return ac; }
}

(c) (d)

Las restricciones obtenidas son:

rantes | Ip=ngAac=0Ai=0Ang>1}U{n=nyAac=iANi>1Ang>i+1}
(a) | 19e5Pu& | I =nogAac=i+1Ai>0Ang>i+1}

2antes [ fp=nygANac=0Ang<0}U{n=ngAac=nAn>1}

rantes | Ip=ngAac=0Ai=0Ang>1}U{n=noAac=2iANi>1Ang>i+1}
(b) [ 19epué | I =ngANac=2i+2Ai>0Ang>i+1}

2antes [ fp=ngAhac=0Ang <0} U{n=nyAac=2nAn>1}

1antes |\ In=nygAac=0Ak=3ANi=0Ang>1}U

{n=noNac=3iNk=3ANi>1Ang>i+1}

(C) 1despues

{n=nyANac=3i+3Nk=3Ni>0Ang>i+1}

2cmtes

{n=ngNac=0ANk=3Any<0}U{n=nyANac=3nANk=3An>1}

1antes

{n=noANk=koNac=0ANi=0Anyg > 1}U
{n:no/\k:ko/\iZI/\n(]Zi-i—l}

(d) 1despues

{n=ngANk=koNi>0Ang>i+1}

2antes

{n=noANk=kyNac=0Any <0}t U{n=ngANk=koAn>1}

Es interesante observar como en el punto 24¢$ de los programas (a), (b) y (c) se logra
obtener el valor exacto de la variable ac. Cabe destacar que aunque en el programa (c) el
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valor de ac queda determinado por la relaciéon ac = k x n, esta relacion si es lineal debido
a que se detecta que la variable k es constante. Por el contrario, en el programa (d) no
es posible detectar ningin valor para el acumulador cuanto se cumple que n > 1. Esto
se debe que que el valor de ac queda determinado por la relacién no lineal ac = k x n.

4.2.3. Ejemplo 3

Como tercer resultado obtenido se analizara el programa que se utiliza como ejemplo
en [CHTS].

La sintaxis concreta del programa es:

public void heapSortHalbwachs(int N, int[]1 T) {
int L, R, I, J;

int K;
L=N/2) +1;
2: R = N;
if (L >=2) {
3: L=L-1;
//K = TIL];
} else {
//K = TI[R];
//T[R] = 1;
5: R=R-1;
}
while (R >= 2) {
8: I =1L;
J =2 % 1I;
while (J <= R) {
10: if (J<=R-1){
if (/*T[J] < T[J+1]*/new Object() == null) {
11: J=7J+ 1
}
}
if (/*K >= T[J]*/new Object() == null) {
break;
}
//TII1 = TLJ];
I=17J;
J =2 % J;
}
15: //TII] = K;
if (L >=2) {
17: L=L-1;
//K = T[L];
} else {
//K = T[R];
//TIR] = T[1];
19: R=R - 1;
}
21: //TI1] = k;
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Las sentencias que involucran referencias a arrays han sido comentadas al igual que se
hizo en el trabajo original. Para simular condiciones no lineales se utilizé la expresiéon
new Object() == null.

La version Jimple del programa es:

public void heapSortHalbwachs(int, int[])

{
input.Resultados this;
int N, L, R, I, J, $i0, $il;
int[] T;
java.lang.0Object $r0;
this := @this: input.Resultados;
N := @parameterO: int;
T := Qparameterl: int[];
if N < 2 goto labellO;
$i0 = N / 2;
L = $i0 + 1;
2: R = N;
if L < 2 goto labelO;
3: L=L+ -1;
goto label9;
labelO:
5: R =R+ -1;
goto label9;
labell:
8: I=1L;
J =2 x*1I;
goto label5;
label2:
10: $il = R - 1;
if J > $il1 goto label3;
$r0 = new java.lang.Object;
specialinvoke $r0.<java.lang.0Object: void <init>()>();
if $r0 != null goto label3;
11: J=7J+1;

label3:
$r0 = new java.lang.Object;
specialinvoke $r0.<java.lang.0Object: void <init>()>();
if $r0 != null goto label4;

goto label6;
label4:
I=217J;

J =17 % 2

label5:
if J <= R goto label2;

label6:
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15: if L < 2 goto label7;

17: L=L+ -1;
goto label9;

label7:

19: R =R+ -1;

label9:

if R >= 2 goto labell;

labellO:
21: return;

El analisis se realiz6, al igual que el andlisis original, teniendo como precondicién que
N > 2. El resultado obtenido puede verse en la tabla de la figura

odespués | L N = RA$i0=L—-1AR>2AR>2L—-2A2L>R+1}

gantes {N=RA$0O=L—-1ANR>2L—2A2L>R+1AL>2}

3después | ' N =RA$I0=LAR>2LA2L>R—-1AL>1}

pantes { FALSE }

5después { FALSE }

gantes {N=RA$0=LAR>2LA2L>R—-1AL>1}U
{(N>RA$0>L+1AL>1AR>2}U
{L=1AN>R+1A8$0>1AR>2}

gdespués | 'L =TAN$0O>IAN>RAI>1}

1oentes T IO = JA2I=JANJ >2A280>JAN>RAR>J} U
{R=$i1+1A2I=JAL>1A$0>LAN>$il+1A%il>J—1}

11entes [ L R=$i1+1A2l=JA$0>LAL>1A$1>JAN>$il+1}

119espués | T R=$il+1A2l=J —1AN>$i1+1A$0> L L>1A81>J—1}

15entes T IR =814+ 1AN>8$il+1AL>1A%0>L} U
PRL=JA2I=JANJ>2A2%i0>JAN>RAJ>R+1}

1rontes | IR=8il+1AN>$i1+1A8$0>LAL>2}U
{2L=JA2I=JA280>JAN>RAJ>R+1AJ >4}

17después [ LN > RA$0O>L+1AL>1}

19entes T IL=1AR=%i1+1AN>$1+1A%0>1} U
{L=1ATI=1AJ=2A$%0>1AN>RA1>R}

19después [ L L =1AN>R+1A$0>1}

219ntes T IN > RA$0>L+1AL>1A1>R}U

{L=1AN>R+1AS$i0>1A1> R}

Figura 4.2: Restricciones descubiertas por la implementacion.

Algunas observaciones pertinentes son las siguientes:

Al transformar el programa al lenguaje Jimple se agregan las variables $i0 y $i1. Para
que las restricciones se ajusten al conjunto de variables del programa escrito en la sintaxis
concreta, dichas variables se pueden eliminar (proyectar). El conjunto de restricciones que
se obtiene al proyectar las variables temporales puede verse en la tabla de la figura [4.3]

La comparacion entre el resultado que se obtiene sin proyectar las variables, y el que
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9después {NZQ/\N+1§2L§N+2/\R:N}
gantes {LZQ/\N+1§2L§N—|—2/\R:N}
3despuds T T>TAN—-1<2L<NAR=N}
rantes { FALSE }

5después {FALSE}

gantes {L>1AR>2AN>R}

glespués | L [ —TAT>1AN>R}

1oemtes 1 {2 =JAN>RAR>JAL>1}
1pentes T2 =JAR>J+1AN>RAL>1}
11%u [ 191 = J - INL>1ANR>JAN>R}
15antes {NzR/\Lzl}

17antes {NZR/\LZQ}

17después {NZR/\LEl}

19antes {L:]_ANZR}

19después {LZl/\N>:R+1}

oyantes {L>1A1>RAN>R}

Figura 4.3: Restricciones descubiertas por la implementacién. Poyectando variables tem-
porales

se obtiene proyectando las variables permite concluir que hay veces en que existe pérdida
de informacion al proyectar variables. Por ejemplo, en el punto del programa 159t se
observa que al proyectar las variables $i0 y $i1 se pierde toda la informacién que se habia
obtenido de las variables I y J. Esto se debe a que, como se explica en la seccién que
describe el operador \ (seccion , al eliminar las dimensiones correspondientes a las
variables $i0 y $i1 no quedan relaciones ni explicitas, ni implicitas, entre las variables I
y J.

Resultaria natural incluir en esta seccién una comparaciéon entre las restricciones
obtenidas por nuestra implementacion y las restricciones publicadas en |[CHT78| para el
mismo programa. Sin embargo, lamentablemente, las restricciones publicadas en [CHTS)|
tienen varios errores que hicieron que la comparacién no tuviera sentido. Por ejemplo, la
restriccion para el punto del programa 29674 publicada en [CHTS] es:

{N>2AN<2L<N+1AR=N}

Si se considera que N = 4, entonces en el punto 29¢P%és se tiene que L = 3 y a partir
de 2L < N + 1 se encuentra la contradicciéon 6 < 5. Ademads, para el punto del programa
8antes g restriccion es:

{R>2N2L< N+1AR+3<NA2L+2R+1<3NAL>1ANR<N }

y si bien pareceria més precisa que la obtenida por nuestra implementacion, la relaciéon
R+ 3 < N es falsa.
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4.2.4. Ejemplo 4

Es este ejemplo se utilizara el lenguaje del capitulo [3| para realizar una comparaciéon
entre los dos tipos de andlisis interprocedural presentados. Se analizaran dos programas,
para poder obtener alguna conclusion al respecto

El primer programa es el que se muestra en la figura [£.4]

void inliningMasPrecisoSymbolic() {
1: int a = imps(10, 100);
}

int imps(int p, int q) {
int x = 1000;
int ret = 3;

while (p < q) {

if (p < x) {
while (x > 0) {
ret = 5;
X--;
}
} else {
while (x > 0) {
ret = 7;
X--;
}
}
p++,

return ret;

Figura 4.4: Primer programa para comparar los dos tipos de anélisis interprocedural.

La restriccion obtenida utilizando inlining para el punto del programa 19€5Pués eg:
{a=5}

La restricciéon obtenida utilizando anélisis interprocedural simbolico para el mismo
punto del programa es:

{ TRUE }

De esta forma se puede afirmar que el anélisis interprocedural simboélico no es més
preciso que el inlining, ya que se ha encontrado un contraejemplo para la afirmacion.

La pérdida de precisiéon se debe a que al analizar el método imps utilizando andlisis
interprocedural simbdlico se obtiene la siguiente post-condicién:

{p=poAg=qgoAx=1000Aret =3Apy>qo} U
{p=qNqg=qpAz<0Aq>pi+1}

lo que significa que al entrar al ciclo con la condicién de corte p < q no se logra
descubrir ningin tipo de informacion respecto a la variable ret, y esto hace que en el

punto del programa, 1%¢7% tampoco se tenga ningtn tipo de informacion al respecto de
la variable a.
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Habiendo analizado el programa de la figura [£.4] se podria conjeturar que el analisis
interprocedural utilizando #nlining es, al menos, tan preciso como el analisis interproce-
dural simbélico, y no se puede conjeturar lo contrario dado que se encontré un contrae-
jemplo. Sin embargo, al analizar el programa de la figura se obtienen las siguientes
restricciones.

void symbolicMasPrecisoInlining() {

1: int a = smpi(100);
}
int smpi(int p)
{
int x = 0;
while (x<=p)
{
2: x=x+1;
}
return x;
}

Figura 4.5: Segundo programa para comparar los dos tipos de andlisis interprocedural.

La restriccion obtenida utilizando inlining para el punto del programa 19€spués

{a>101}

€es:

La restricciéon obtenida utilizando anélisis interprocedural simbolico para el mismo
punto del programa es:

{a=101}

Esta diferencia se debe a que, al analizar simbélicamente, la restricciéon en el punto
del programa, 295P% contiene la relacién py > = — 1. Luego al intersecar la negacion de
la guarda, representada por la relacion pg < x — 1, se llega a la relaciéon « = pg + 1. Por
otro, lado al analizar mediante inlining, se cuenta con los valores concretos de x y p, y
la restriccion en el punto del programa 2%¢P%é pierde la relacion entre ambas variables
al realizar el widening.

Como puede observase, el resultado refuta la conjetura realizada anteriormente y la
dnica conclusiéon con respecto a la comparacién de la precisiéon de ambas técnicas de
anélisis interprocedural es que en algunos casos una resulta mas precisa que la otra y en
algunos otros, viceversa.

Por otro lado, este ejemplo también permite concluir que las restricciones descubiertas
son un tanto méas débiles que las restricciones de precisiéon absoluta. Esta imprecision se
debe a la utilizacion del operador de widening que aproxima la solucién de las ecuaciones
representada por el minimo punto fijo (ver seccion .

4.2.5. Ejemplo 5

En este ejemplo se muestra cémo ambas técnicas de anélisis interprocedural se com-
portan correctamente cuando los métodos invocados retornan valores constantes que
pueden ser expresados mediante una relacién lineal o valores constantes que no pueden
serlo.
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En la figura [£.6] se presenta un programa en donde se realiza una invocaciéon a un
método que retorna un valor constante que puede ser representado mediante una relaciéon
lineal.

void retValueCte() {

int d = 10;
1: d = retCte();

int retCte() {
int a = 6;

int b = 8;
int ¢ = 2 * a;
int d = ¢ + b;
return d;

Figura 4.6: El método invocado retorna una expresiéon constante lineal.

Las restricciones obtenidas utilizando ambas técnicas de andlisis interprocedural son:

1antes { d=10 }
ldespués { d =20 }

En la figura [£.7] se presenta un programa en donde se realiza una invocaciéon a un
método que retorna un valor constante que no puede ser representado mediante una
relacion lineal.

void retValueNoLineal() {

int d = 10;
1: d = retNolLineal();

int retNoLineal() {
int a = 6;
int b = (int)Math.sqrt(a);
return b;

Figura 4.7: El método invocado retorna una expresiéon constante no lineal.

Las restricciones obtenidas utilizando ambas técnicas de analisis interprocedural son:

1antes { d=10 }
1después { TRUE }

4.2.6. Ejemplo 6

En este ejemplo se presentan programas en donde el anélisis es capaz de descubrir la
no terminacién de los métodos invocados.

Las restricciones obtenidas para el programa de la figura[f.8|utilizando ambas técnicas
de anélisis interprocedural son:
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private void noterminal()
{

1: int a = nt1(5);
}

private int nti(int a) {
int i = 0;
while (i < a) {
a=1i+1;
}

return ij;

Figura 4.8: El método invocado no termina cuando el argumento es mayor a cero.

1an&$ { TRUE }
1deﬂnws { FALSE }

Es interesante observar que la post-condiciéon del método ntl que se obtiene con la
herramienta es:

{a=ayNi=0AretValue=0ANag <0}

Dicha post-condicién refleja la necesidad de que el argumento sea menor o igual a
cero para que el método termine.

private void notermina2()

{

[y

int x = nt2(5, 6);
int y = nt2(5, 7);

N

private int nt2(int a, int b) {
while (a < b) {
if (a + 1 ==1b) {
a++;
} else {
while (a + 1 > b) {
b--;
}
}
}

return a + b;

Figura 4.9: El método invocado no termina para los valores de los argumentos presentes
en la segunda invocacion.

Las restricciones obtenidas para el programa de la figura[f.9utilizando ambas técnicas
de anélisis interprocedural son:

1anu$ { TRUE }

1después { =12 }
2antes { =12 }
2%espués | { FALSE }
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En este dltimo ejemplo se observa como un caso de no terminacién que podria con-
siderarse no trivial es descubierto por nuestra implementaciéon aun realizando andlisis
interprocedural simbdlico.

Es interesante observar que la post-condicién del método nt2 que se obtiene con la
herramienta es:

{a=ag Nb=1by AretValue =ag+ by Nag > by} U
{a=ap+1Ab=0byAretValue =2ayg+ 2 Nby = ag + 1}

Dicha post-condicion refleja la necesidad de que se cumpla que {ag > bo} U {by =
ap + 1} para que el método termine.

4.2.7. Ejemplo 7

Para este ejemplo se tomé como inspiracion el programa de la figura 1 de [BGY03]
adaptandolo para realizar inicamente operaciones con niimeros enteros. El programa se

presenta el la figura

void mO(int mc) { Object[] m2(int n, int s) {
1: int a = m1(mc); int c, e;
2: int e = m2(2*mc, a); 7: Object £ = 0;
} 8: for(int j=1; j<=n; j++) {
9: if(j h 3==0) {
Object[] mi(int k) { 10: c = j*2 + s;
3: int b = 0; } else {
4: for(int i=1; i<=k; i++) { 11: c = s;
5: b = m2(i, b); }
} 12: f = c;
6: return b; }
} 13: e = 1;
14: return f;

Figura 4.10: Programa inspirado en el ejemplo de [BGY05].

A continuacion se muestran los resultados obtenidos en los puntos del programa que
ha sido considerados importantes. La letra “I” indica que el resultado ha sido obtenido
mediante simulacién de inlining y la letra “S” indica que se ha realizado anélisis inter-
procedural simbélico. El signo “-” se utiliza en los puntos del programa donde no hay
analisis interprocedural.
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1después I { me = meo }

S| {mec=mcyAmecy<0ANa=0}U{mec=mecyAmec>1}

2después 1 T | Ime=mcog A2me < 0Ae=0}U
{me=mcy A2mec>1ANe=a}U
{mec=mco AN2mc > 1ANe=a+4dmc}

S| {mc=mcoy Amcoy <0ANe=0Aa=0}U
{me=mcy Amecy > 1Ne=a}U
{me =mecy Amcy > 1Ne=a+4mc}

pantes I [ {k=koNko>1ANi=1Ab=0}U{k="FkoAky>i}
S {k:ko/\koz1/\i:1/\b=0}U{k:k0/\’i22/\k02i}
sdespués | T | Tk =koAko >}
S {k:ko/\kQZi/\i21}
gantes I | {k=koANko<OAb=0Ai=1}U{k=koAi=ko+1}
S| {k=koNko<OANb=0ANi=1}U{k=koNi=ko+1ANi>2}
gantes -1 {n=ngAs=soANf=0Aj=1Ang>1}U
{n=ngAs=soANf=chc=sAng>jANj>2A3xtmp+3>j}U
{n=ngANs=soNf=chc=6xtmp+sANj=3xtmp+ 1A
nog >3 xtmp+1A3xtmp>1}
1pemtes o I {n=mngAs=soAj=3xXtmpAj>1Ang>j}
11antes o I fp=mngAs=s90Ang>JAj>1Aj5<3xtmp—1}U
{n=noANs=soAng>jANj>1ANj<3xtmp+2Aj>3xtmp+1}
12después | [y —pogAs=sgAc=2Xj+sANf=cAj=3xtmpAng>jAj>1}U
{n=ngANs=spAc=sANf=cANj>1Any>jNj<3xtmp+2}
13%espués | _ [ fn =ngAs=sogANf=0Aj=1Ae=1Ang>0}U

{n=ngANs=spAn=j—1ANc=sANf=che=1A
J<3xtmp+3Aj>2}U

{n=ngANs=spAn=j7—1ANc=6xtmp+sNj=3xtmp+ 1A
f=che=1A3xtmp>1}

Se puede observar como realizando simulacién de inlining no es posible obtener in-
formacion util para el punto del programa 19¢P%¢ Por otro lado, realizando analisis
interprocedural simbodlico, al menos se logra obtener la relacién a = 0 para el caso en el
cual no se ingresa al ciclo del método m1. Esto se debe a que el operador de widening
resulta clave en el anélisis de los ciclos, y en este caso, no es lo suficientemente poderoso
como para obtener informacion en presencia de ciclos anidados (notar que la invocacion
al método m2 en la sentencia “5:” genera un ciclo anidado).

En el punto del programa 296574 donde solamente hay un tnico ciclo, ambas técnicas
de anélisis interprocedural logran obtener las relaciones exactas entre las variables e y a
del método mo0.

La variable tmp que aparece en las restricciones 99mtes  109ntes 12después 5 ]3después
es la variable temporal que se introduce para representar mediante una restriccion li-
neal la relacion que involucra el operador modulo (“%”). Es interesante observar como
en la restriccion correspondiente al punto del programa 10%¢5P%¢ e descubre la relacion
j =3 x tmp, lo que indica que 7 % 3 = 0. De la misma forma, en la restricciéon correspon-
diente al punto del programa 11957465 se utiliza larelacion j < 3 x tmp +2Aj > 3 x tmp + 1
para indicar que se cumple la relacion j % 3 # 0.
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Capitulo 5

Aproximaciéon al analisis en
programas con caracteristicas de
orientacion a objetos

En este capitulo se presentan de forma exploratoria una serie de ideas que podrian
permitir realizar el descubrimiento de relaciones lineales entre variables de programas
escritos en lenguajes con caracteristicas de orientacién a objetos. Se utiliza la descrip-
cion “lenguajes con caracteristicas de orientaciéon a objetos” y no “lenguajes orientados
a objetos” para evitar cualquier posible discusién que puede surgir por la utilizacion de
tipos de datos bésicos o primitivos. En este sentido, en el lenguaje que se presenta en
este capitulo no toda entidad en el programa es un objeto, sino que se podran utilizar
variables primitivas de tipo entero de la misma forma que sucede, por ejemplo, en el
lenguaje de programacion Java.

El la seccion [5.1] se extiende el lenguaje de los programas de nimeros enteros para
permitir la definicion de clases, la instanciacion de objetos y la manipulacion de referen-
cias a objetos. En la seccion [5.2] se definira una estructura con operaciones que permitira
abstraer el heap para reflejar la instanciaciéon de objetos y la manipulacién de referencias.
En la seccion [5.3] se hace una presentacion sin demasiado rigor formal de un conjunto de
reglas que permiten construir ecuaciones de Data Flow cuya solucién constituiria el resul-
tado del andlisis. En la seccién [p.4]se considerard un conjunto adicional de caracteristicas
del lenguaje que se consideran “avanzadas” donde, entre otras cosas, se tratara el andlisis
de arrays y el andlisis en presencia de variables estaticas. En la seccion |5.5| se estudia la
interaccion entre la parte del anélisis relacionada a dominios de poliedros convexos y la
relacionada a la abstracciéon del heap. En la seccion se discute una posible alternativa
para lograr la correcta formalizaciéon de las ideas presentadas en las secciones anteriores.
Finalmente, en las secciones y se presentan las caracteristicas de la herramienta
que implementa las ideas presentadas en este capitulo y algunos resultados obtenidos a
partir de dicha herramienta.
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5.1. El lenguaje de los programas con caracteristicas de
orientaciéon a objetos

Los programas con caracteristicas de orientacién a objetos sobre los que se realizard
el analisis son los escritos utilizando la siguiente sintaxis:

Programa — Clases

Clases — Clase

Clases — Clases Clase

Clase — class nombreClase extends nombreClase { Campos Métodos }
Clase — class nombreClase { Campos Métodos }

Campos — Declaracién

Campos — Campos Declaracion

Declaracién — DeclaracionEntera

Declaraciéon — DeclaraciénReferencia

DeclaraciéonEntera — int nombreVariable

DeclaraciénReferencia — nombreClase nombreV ariable

Métodos — Método

Métodos — Métodos Método

Método — nombreMétodo () { SentenciaEtiquetada }

Método — nombreMétodo ( Pardmetros ) { SentenciaEtiquetada }
Parametros — Declaraciéon

Parametros — Parametros, Declaraciéon

SentenciaEtiquetada — (Etiqueta, Sentencia)

SentenciaEtiquetada — (Etiqueta, Sentencia); SentenciaEtiquetada

Etiqueta —n con n € IN

Sentencia — if ( ExpresionBooleana ) goto Etiqueta

Sentencia — goto Etiqueta

Sentencia — return

Sentencia — return Operando

Sentencia — AsignacionEntera

Sentencia — AsignaciéonReferencia

Sentencia — Invocacion

ExpresionBooleana ~ — nombreVariable OperadorBooleano OperandoEntero

ExpresionBooleana ~ — OperandoEntero OperadorBooleano nombreV ariable
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ExpresionBooleana

OperadorBooleano
OperadorBooleano
OperadorBooleano
OperadorBooleano
OperadorBooleano
OperadorBooleano

AsignacionEntera
AsignacionEntera

ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ
ExpresionZ

OperadorZ
OperadorZ

AsignacionReferencia
AsignacionReferencia

ExpresionReferencia
ExpresionReferencia
ExpresionReferencia
ExpresionReferencia
ExpresionReferencia

Invocacion
Invocacién

Argumentos
Argumentos

Operando
Operando

OperandoEntero
OperandoEntero

OperandoReferencia
OperandoReferencia

Ll

I

I T e a

l

ExpresionBooleanaNoLineal

nombreV ariable = ExpresionZ
nombreV ariable, .nombreV ariables = nombreV ariables

z con z €7

nombreV ariable

nombreV ariable, .nombreV ariables

- nombreV ariable

nombreV ariable OperadorZ OperandoEntero
OperandoEntero OperadorZ nombreV ariable
nombreVariable * z

z * nombreV ariable

ExpresionZNoLineal

Invocaciéon

nombreV ariable = ExpresionReferencia,
nombreV ariable; .nombreV ariables = nombreV ariables

nombreV ariable

nombreV ariable; .nombreV ariables
new nombreClase

null

Invocacién

nombreV ariable . nombreMétodo ()

— nombreVariable. nombre Método (Argumentos)

— Operando
— Argumentos, Operando

A

!

I

OperandoEntero
OperandoReferencia

nombreV ariable
z

nombreV ariable
null
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Al igual que el de la seccién [3.1] este lenguaje también estd inspirado en Jimple

, que es una representacion intermedia del lenguaje Java. Ademés, nuevamente

se asumird que los programas a analizar cumplen con todas las restricciones semanticas

necesarias, ya que se asumen obtenidos a partir de programas escritos en una sintaxis

concreta que superan exitosamente el chequeo sintactico y posteriormente los chequeos
semanticos correspondientes.

Las categorias gramaticales ExpresionZNoLineal y ExpresionBooleanaNoLineal no
son expandidas debido a que, a los efectos del anélisis, todas sus posibles expresiones
tienen asociada la misma semaéntica.

Una aclaracion pertinente es que se asume que la sentencia que crea nuevas instancias
de objetos en memoria (new), solamente reserva el espacio necesario de memoria dinamica,
sin realizar ninguna inicializacién. La inicializacién que puede encontarse, por ejemplo,
en los constructores del lenguaje Java se representa mediante invocacion estandar de
algin método distinguido luego de la instanciacion.

5.2. Abstraccién del heap

Al realizar el descubrimiento de restricciones lineales entre variables en un lenguaje
de las caracteristicas del presentado en la seccion [5.1] existe un conjunto de cuestiones a
considerar que no estaban presentes en el anélisis de programas de nimeros enteros.

class A { int f; }

class B {
ml(int p1) {
1: A a =new AQ);
: A b = null;
3: A ¢ = null;
4: a.f = 0;
if (p1 > 0) {
5: b = a;
6: b.f =1;
} else {
T: c = a;
8: c.f = 2;
}
9: a.f = 3;
}
}

Figura 5.1: Programa sencillo que realiza instanciacién de objetos utilizando una hipotéti-
ca sintaxis concreta

Si se considera, por ejemplo, el programa de la figura [5.1] escrito en una hipotética
sintaxis concreta se puede observar lo siguiente.

La restriccion después de la sentencia “4:” es { a.f = 0 } indicando que el campo f
del objeto a tiene el valor 0. Por otro lado la restriccién después de la sentencia “5:” es
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{a.f=0Ab.f=0Apl > 10}, ya que el objeto b pasa a ser el mismo que el objeto a.
Después de la sentencia “6:” la restriccion es { a.f = 1Ab.f =1Apl > 10 }, yaque by a
son el mismo objeto. Esta situacion se conoce como aliasing y basicamente consiste en la
posibilidad de utilizar diferentes nombres para referirse a la misma posiciéon de memoria.
Una situacién anédloga ocurre con las sentencias “7:” y “8:”. Sin embargo, podria ser un
poco més complicado de definir cual es la restriccion antes y después de la sentencia “9:”.
Una posibilidad es { a.f = 1Ab.f =1Apl > 10 }U{a.f =2Ac.f =2Apl <10 } para
antes de la sentenciay { a.f = 3Ab.f =3Apl > 10 } U{ a.f = 3Ac.f =3Apl <10 } para
después de la sentencia. La situacién podria adquirir mas complejidad si la sentencia “9:”
es reemplazada por c.f = 3, donde si se cumple que pl > 10 se estaria “dereferenciando”
un puntero nulo.

Como puede verse el andlisis en presencia de instanciacion de objetos y aliasing resulta
mucho méas complejo que el anélisis de programas de niimeros enteros ya que, entre otras
cosas, una unica sentencia podria estar modificando varias variables de la restriccion.
Ademas, determinar cuales son las variables que se estan modificando no es una tarea
sencilla, ya que se debe tener en cuenta todas las posibles referencias que apuntan a al
mismo objeto.

Para facilitar la tarea de realizar el anéalisis en este contexto resulta tutil separar la
informacién y tener, por un lado, las restricciones lineales como se las viene considerando
hasta este momento, y por otro lado una estructura que abstraiga toda la complejidad
de la creaciéon de objetos en memoria y la manipulacién de referencias. Esta idea esta
inspirada en la que se presenta en [CL05al, donde se utiliza una estructura independiente
para representar y manipular las llamadas alien expressions, que basicamente consisten
en las expresiones que estan fuera del alcance del dominio del analisis.

En nuestro trabajo la definicién y manipulaciéon de objetos se considera fuera del
dominio de las restricciones lineales entre variables enteras, y se abstrae con una con-
struccion adicional que se llamara AHeap (por abstraccion del heap) y se define a con-
tinuacion.

AHeap = (HeapMap, Nulls, WeakU pdates)

HeapMap = MemoryLocation — p(Referencia)

Nulls € p(Referencia)

WeakUpdates € p(MemoryLocation)

MemoryLocation y Referencia en este punto deben ser considerados cadenas de
caracteres que se utilizan para denotar posiciones de memoria y referencias (o punteros) a
dichas posiciones, respectivamente. Més adelante se vera que resulta conveniente que estos
dos elementos posean una estructura mas compleja, pero para facilitar la comprension es
suficiente en esta etapa considerarlos simplemente nombres.

La abstraccion del heap estd compuesta de tres elementos: HeapMap, Nulls y
WeakUpdates.
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HeapMap es una funcion que a cada MemoryLocation le hace corresponder un
conjunto de elementos Referencia. MemoryLocation es la abstraccion de un objeto ins-
tanciado en memoria, y el correspondiente conjunto de elementos Re ferencia representa
precisamente las referencias que apuntan (o pueden apuntar) a dicho objeto. La expresion
heapM ap;(ml;) representa el conjunto de referencias que apuntan a la posicién de memo-
ria ml; segtn el mapeo heapMap;, con la precondicién de que ml; € Dom(heapMap;)
(o sea la posicion de memoria debe pertenecer al dominio de la funcion).

Nulls es el conjunto de referencias que son nulas (o pueden serlo). Es necesario decir
que una referencia puede o no apuntar a un objeto, o puede o no ser nula, porque
el andlisis se comporta de forma conservadora y muchas veces no es posible realizar la
afirmacion correspondiente. Por ejemplo, en el programa de la figura [5.1] antes de la
sentencia “9:”, la referencia ¢ puede o no ser nula, en cambio es posible afirmar que la
referencia a no es nula. En consecuencia la referencia c¢ pertenecera al conjunto Nulls,
pero la a no.

Finalmente la utilidad del conjunto WeakUpdates serd explicada en detalle més
adelante, pero es posible mencionar que esté relacionada con un concepto muy utilizado
al realizar andalisis de programas que es el de strong updates y weak updates. La idea es
que en presencia de un strong update los valores viejos de la entidad que se actualiza
dejan de existir y son reemplazados por los nuevos. En cambio, en un weak update los
valores viejos de la entidad que se actualiza “conviven” de alguna forma con los nuevos
valores.

A continuacion se describen utilizando pseudo-cédigo una serie de operaciones sobre
AHeap que serdn utilizadas para representar la manipulacién de objetos y referencias
durante el anélisis.

get PointedM em Locs(AH eap, Re ferencia) : p(MemoryLocation)

ENTRADA:  aHeap; = (heapMap1, nullsy, weakUpdatesy),
refenrencia;

SALIDA: ret1 € p(MemoryLocation)

ALGORITMO: ret; = ()
para cada (memoryLocation; — R;) € heapMap;
si referencia; € R; entonces ret; = rety U {memoryLocatz’onj};

Este método recibe una abstraccién del heap y una referencia, y retorna el conjunto
de posiciones de memoria que son, o pueden ser, apuntadas por la referencia indicada.

Otra forma de representar en conjunto “salida” del algoritmo anterior es mediante la
expresion:

{ml|referencia, € heapMap,(ml)}
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eliminateRe f(AHeap, Referencia) : AHeap

ENTRADA: aHeap, = (heapMap1, nullsy, weakUpdatesy),
refenrenciay

SALIDA: aHeaprer = (heapMapret, nullsyer, weakUpdates,et)

ALGORITMO: aHeap,t = aHeapy
para cada (MemoryLocation; — R;) € heapM apye
Rimp = Rj\{refenrencia;}
heapM apye; =(heapM apye\MemoryLocation; — R;)U
{MemoryLocationj — Rimp}
nullsye; = nullsyer\{refenrencia }

Este método recibe una abstracciéon del heap y una referencia, y elimina todo rastro
de la referencia del heap. Cabe aclarar que es posible que el conjunto de referencias que
apunte a alguna posicién de memoria quede vacio. Esto es analogo a la situacién que se
presenta cuando queda memoria en desuso sin ser liberada.

La abstraccién del heap que representa la “salida” del algoritmo también puede ser
representada por la expresion:

{(ml,r\referenciay)|(ml,r) € heapMap,nullsi\referencia, weakUpdates, }
addN ewEntry(AHeap, M emoryLocation, Re ferencia) : AHeap

ENTRADA:  aHeap, = (heapMapy,nulls;, weakUpdates;),
mlla
refi,

SALIDA: aHeapyer = (heapMapret, nullsyer, weakUpdates,et)

ALGORITMO: aHeap,.: = aHeapq

si (mly € Dom(heapMapy))
weakUpdates,e; = weakUpdates,e U {ml;};
tmp = heapMapyer(mly) U {refi};
heapM apre; =heapMapye\{(mly — heapMapye(mly))}U

{ (mly — tmp)}:

sino

aHeapret = aHeaprer U {(mly — {refi})}

Esta operacién es utilizada para agregar una nueva MemoryLocation al AHeap que
serd apuntada por la Referencia indicada. En caso de que la posicién de memoria ya
exista en el mapeo serd agregada a la lista de weak updates. Esto se debe a que una
misma posicién de memoria de Aheap se utiliza para representar mas de un objeto que
potencialmente se instanciara en runtime.
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addAlias(AHeap, Re ferencia, Re ferencia, boolean) : AHeap

ENTRADA: aHeap, = (heapMap1, nullsy, weakUpdatesy),
Teftargeta

refSOuTCe 7
weaky

SALIDA: aHeaprer = (heapMaprer, nullsper, weakUpdates,et)

ALGORITMO: aHeap,t = aHeap;
si (weaky) entonces
si (getPointedMemLocs(aHeapi, re fiarget) = () entonces
nullsyer = nullsye; U {Teftarget};
sino
aHeapye = eliminateRe f(aH eapret, 7€ frarget);
para cada (MemoryLocation; — R;) € heapMap;
si refsource € Rj entonces
heapM apye; =heapM apret\{(MemoryLocation; — Ry,) }U
{ (MemoryLocationj — (R U {refiarget}))};
si (refsource € nullsy)
nullsye = nullsye U {Teftarget};

Esta operacion es utilizada para hacer que una referencia (destino) sea un alias de otra
(fuente). El ultimo argumento de tipo booleano indica el tipo de actualizacion que debe
hacerse, o sea, weak update o strong update. En caso de weak update se debe comprobar si
la referencia apunta a otra posiciéon de memoria. En caso negativo es necesario agregar la
referencia al conjunto de referencias nulas. Esto se debe a que como se esta en presencia
de un weak update no debe perderse la informacion previa a la incorporacion de la nueva
entrada, y si no apunta a ninguna posicién de memoria, se asume que la referencia era
nula. En caso de un strong update simplemente se elimina todo rastro de la referencia
utilizando la operacion eliminateRef. Luego, se agrega la referencia destino a cada
conjunto de referencias a los que pertenezca la referencia fuente. Un detalle que cabe
mencionar es que es necesario realizar la comprobacién de pertenencia o no de la referencia
fuente a un conjunto de referencias teniendo en cuenta el mapeo original (heapMapy). Si
dicha comprobacion se realizase teniendo en cuenta heapMap,e; se puede presentar un
error si se realiza un strong update y la referencia fuente y destino estan relacionadasﬂ

!dos referencias estan relacionadas por ejemplo en la sentencia nodo = nodo.next, donde se ve que
una referencia apunta a un campo de la otra
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addNullAlias(AHeap, Re ferencia) : AHeap

ENTRADA: aHeap, = (heapMap1, nullsy, weakUpdates,),

Teftargeta

SALIDA: aHeaprer = (heapMaprer, nullsper, weakUpdates,et)

ALGORITMO: aHeap,t = aHeap;
nullSyer = nullsyer U {T€ frarget };

Esta operacion es utilizada para agregar una referencia al conjunto de referencias
nulas.

union(AHeap, AHeap) : AHeap

ENTRADA:  aHeap, = (heapMapy,nullsy, weakUpdatesy),
aHeaps = (heapMapa, nullse, weakU pdatess)

SALIDA: aHeaprer = (heapMapret, nullsper, weakUpdates,et)

ALGORITMO: heapM aprer = heapMapy;
para cada (ml; — R;) € heapMaps
si ml; € Dom(heapMapye;) entonces
tmp = heapMapre(ml;) U Ry,
heapMap,e; =heapM apred\{(ml; — heapM apyet(ml;)) U
{ (ml; — tmp)};
sino
heapM apyer =heapMaprer U (ml; — Rj);
weakUpdates,er = nullsy U nullss;
weakUpdates,.s = weakUpdates, U weakUpdatess;

Esta operacion es utilizada “unir” la informacion de dos abstracciones del heap. Desde
el punto de vista légico se comporta como la disyuncién de ambas estructuras. Por
ejemplo, si en una abstracciéon del heap la variable a apunta a la posicién de memoria
ml, y en la otra abstracciéon del heap la variable a apunta a la posicién de memoria m2,
en la unién de las estructuras la variable a podra apuntar a m1 o m2.

5.2.1. Memory location

En las operaciones presentadas anteriormente MemoryLocation era un elemento que
se presentaba como atémico. Sin embargo, para el resto del analisis es necesario definir
MemoryLocation de la siguiente manera:

MemoryLocation = (Etq, nombreClase, variante, serie)

La primera componente representa la etiqueta de la sentencia que esti asociada a la
posicién de memoria. Se asume que existe una etiqueta “null” que se utiliza cuando la
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posicién de memoria no estd relacionada a ninguna sentencia en particular del método
que se analiza.

La segunda componente es el nombre de la clase asociada a la posicion de memoria. A
partir de este valor, se puede decir que las posiciones de memoria son “tipadas” y tienen
asociada una clase particular.

La tercera componente es utilizada para representar el contexto en el cual existe la
posicién de memoria. Los contextos existentes son los siguientes:

= (Creation site: utilizado para posiciones de memoria que son creadas utilizando la
sentencia new en el método que se analiza.

= Symbolic argument: utilizado para posiciones de memoria que representan simboli-
camente los objetos que el método puede recibir como argumentos.

» Discovered argument field: utilizado para posiciones de memoria que representan
los objetos que son campos de un argumento simbélico.

= This reference: utilizado para representar simboélicamente la posicion de memoria,
que ocuparia el objeto sobre el cual se realiza la hipotética invocacién del método
que se analiza.

» Discovered this field: utilizado para las posiciones de memoria que ocupan los ob-
jetos que son campos del objeto sobre el que se ejecuta el analisis.

Finalmente, la serie es un nimero entero utilizado para distinguir entre dos posiciones
de memoria diferentes que tienen asociada la misma etiqueta.

A modo de ejemplo, la figura [5.2] muestra un programa, en una hipotética sintaxis
concreta, donde, si se considera que el método que se analiza es ml, se presentan los
diferentes contextos en los que se encuentran las variantes de posiciones de memoria
descriptas.

class B {
int f;
B next;

class A {
A f1,

ml(B argB, B argB2) {
A a = new A();
int cl1 = argB.f;
int c2 = argB.next.f;
A a2 = this;
A a3 = this.f1;

gD W N

Figura 5.2: Contextos de posiciones de memoria.
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En la sentencia “1:” se presenta el caso en que la abstraccion del heap debe modelar
un nuevo objeto creado en el scope del método que se analiza (Creation site). En la
sentencia “2:” se muestra la necesidad de representar en la abstraccién del heap una
posicion de memoria “referenciada” por el pardametro argB (Symbolic argument). En
la sentencia “3:” ocurre lo mismo pero para campos de objetos que son argumentos
simbolicos del método que se analiza (Discovered argument field). En la sentencia “4:” se
muestra la necesidad de modelar posiciones de memoria de la variante This reference para
que sean apuntadas, en el caso del ejemplo, por la variable a2. Finalmente la sentencia
“5:” muestra el contexto Discovered this field.

La necesidad de distinguir entre estas cinco variantes de posiciones de memoria seréd
aclarada més adelante cuando se desarrollen las reglas del analisis.

Para denotar las posiciones de memoria se utiliza la siguiente tabla de abreviaturas:

Crreation site CS
Symbolic argument SA
Discovered argument field | DA
This reference TR
Discovered this field DT

La notacién para representar una posiciéon de memoria es:

. nombreClase
variante gy,

Cuando sea necesario se representard la diferencia en el nimero de serie de la posicién
de memoria mediante la utilizacion de simbolos prima ().

Por ejemplo, la posicion de memoria que se crea en la sentencia “1:” del programa
de la figura[5.2] es denotada:

csi
la posicién de memoria relacionada a la sentencia “2:” es:

CSnBull

donde se ve que las posiciones de memoria de los argumentos simbolicos no estian
relacionadas a ninguna sentencia del programa en particular.

la posicion de memoria correspondiente al segundo argumento (argB2) es:

csB

null’

5.3. Ecuaciones de Data Flow

Al igual que el analisis interprocedural de programas de numeros enteros (seccion
3.3)), en este caso también se considera como unidad del andlisis al método. Sin embargo,
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a diferencia del analisis de programas enteros, las incognitas de las ecuaciones no seran
dominios de poliedros convexos cerrados, sino que serd el par compuesto por un dominio
y una abstraccion del heap.

(Dominio, AHeap)

Para interpretar la informacién del analisis se deben tener en cuenta la informacién
provista por ambos componentes del par. Por ejemplo, considerando el programa de la
figura [5.1] la restriccion después de la sentencia “9:7 es:

({pl = plg Aest.f =3}, ({es?t — {a,b,c}}, {b,c},0))

En la primera componente de la restricciéon se ve que existe un binding entre el
parametro pl y la meta-variable correspondiente, y que el objeto de clase A instanciado
en la sentencia “1:” tiene en el campo f el valor 3. Por otro lado, la abstraccién del
heap dice que la variable a apunta indefectiblemente al objeto mencionado, que b puede
apuntar a dicho objeto, o ser nula y para ¢ ocurre lo mismo que para b. A partir de esta
restricciéon se deduce que a.f = 3, que b.f =3 0 b = null y que c.f = 3 0 ¢ = null.
Lamentablemente, de esta manera no es posible representar el hecho de que b = null o
c = null, donde la disyuncién es exclusiva, o sea ambos no pueden ser nulos a la vez. En
la seccidn [p.4.3| se presenta una mejora a este sistema de representaciéon de restricciones,
que permite mayor precision en el resultado.

5.3.1. Resolucion de referencias

La forma de representar la informacion utilizando el par (Dominio, AHeap), hace que
al momento de operar con una variable del programa sea necesario resolver las referencias,
para saber qué posiciones de memoria estan involucradas en la sentencia. Si se considera,
por ejemplo, el programa de la figura [5.3] se ve que en la sentencia “8:” la variable ¢
puede estar apuntando a dos posiciones de memoria diferentes.

class A { int f; }

class B {
mi(int p1) {

1: A a =new AQ);
2: A b =new A();
3: A ¢ = null;
4: a.f =0
5: b.f =1

if (p1 > 0) {
6: c = a;

} else {
T: c = b;

}
8: c.f = 3;

Figura 5.3: Ejemplo para resolucion de referencias.
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La restriccion antes de la sentencia “8:” es:

{pl =plog Aesf f =0Aesd f =1}, ({esit — {a,c},es5 — {b,c}},0,0))

Cuando se quieran representar los efectos de la ejecucion de la sentencia “8:” se hace
necesario resolver la referencia ¢ para saber a qué posiciones de memoria es posible que
modifique dicha sentencia. Para esto se puede utilizar la operaciéon
getPointedMemLocs(AHeap, Referencia), que en este caso arrojara como resultado el
conjunto {csf, cs’;}. Como el conjunto tiene dos elementos la sentencia podra modificar
dos variables del anélisis, y la restricciéon resultante es:

({pl =ploAesi.f =3 Aesg.f =1 U{pl = plgAcsi'.f =0Acsi.f =3},
({est — {a, ¢}, es5 — {b,¢1},0.0))

Se llamara resolucion de referencias al proceso que transforma la expresion c.f en el
conjunto de variables {cs‘f‘.f, cs?.f} teniendo en cuenta la informacién brindada por una
abstraccion del heap.

Cabe aclarar que la resoluciéon de referencias permite detectar estiticamente refe-
rencias a punteros nulos que en tiempo de ejecucién producirdn la liberacién de una
excepcion o cualquier otra manifestacion de anomalias. Esto da lugar a una extension de
la precision del anélisis permitiendo detectar errores en la programacion.

5.3.2. Reglas

Nuevamente, las reglas para construir las ecuaciones de Data Flow pueden dividirse en
dos grupos. El primer grupo es el que relaciona las incégnitas que representan restricciones
antes de ejecutar una sentencia, con las restricciones después de ejecutar cada una de las
sentencias que la anteceden en el flujo del programa. El segundo grupo de reglas relaciona
las restricciones después de ejecutar una sentencia con la restricciéon existente antes de
ejecutarla.

En todas las reglas se debe considerar que las incognitas estan representadas por el
par (Dominio, AHeap). Para poder referirse a alguna componente particular del par se
utilizaran los siguientes proyectores:

D((dominio;, aHeap;)) = dominio;

H((dominio;,aHeap;)) = aHeap;

Primer conjunto de reglas

El primer grupo de reglas es el siguiente:
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R°. Etqi™ = (DyinaMetaarg: Hinicial) U | ] (procCond(D(Etq;)), H(Etg;))
(4:9)eGY,,

si Etq; = Prim(M)

R$°. Etqi™es = U (procCond(D(Etq;)), H(Etq;)) si Etq; # Prim(M)

(4:)eGY,,

donde Dyinanretaarg €5 andlogo al que se presenta en la seccion 3.3.20 O sea, es el

dominio que realiza el binding de cada pardmetro formal de tipo int con un meta-
argumento.

Hipicial €s una instancia de AHeap que representa simboélicamente, por un lado, los
objetos que son pasados como argumentos en una hipotética invocacion y las referencias
entre ellos, y por otro lado, la instancia del objeto sobre el cual se realiza el anélisis.

Para representar simboélicamente cada argumento del tipo referencia, se utiliza una
posicion de memoria de la variante “SA” para cada argumento, y se la hace apuntar
por el correspondiente pardmetro formal. En caso de haber mas de un argumento del
mismo tipo deberdn poseer nimero de serie diferentes. Por otro lado, se debe agregar
cada parametro formal a la lista de referencias nulas, indicando que existe la posibilidad
de que la invocacién se realice utilizando un puntero nulo. Para representar la instancia
sobre la cual se realiza el anélisis se utiliza una posicién de memoria de la variante “TR”
apuntada por la referencia distinguida this.

Sin embargo, esto s6lo no es suficiente. Si se considera, por ejemplo un programa
compuesto por las clases:

class A { ... }
class B extends A{
ml(B argl, A arg2) {

}

y se analiza el método m1, seria un error considerar como Hj,;ciar @
({saB ,, — {argl}, sa? . — {arg2},trB  — {this}}, {argl,agr2},()))

null null null

El error se debe a que la abstraccion del heap no contempla la posibilidad de que la
invocacién se realice utilizando como argumentos la misma instancia de la clase B:

B argumento = new B;
argumento.ml (argumento, argumento)

Para solucionar este problema es necesario definir la relacion:
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esAsignable Desde : nombreClase x nombreClase — {true, false}

Esta relacion es valida cuando la primera y la segunda clase son la misma, o cuando
la segunda es una subclase de la primera. Donde una clase es subclase de otra de acuerdo
con la relacién de herencia tradicional en orientacién a objetos. Dicha relaciéon de herencia
se genera en el lenguaje de este trabajo utilizando la definicion de clases que contiene la
palabra reservada extends.

Una vez definida esta relacion se debe utilizar para hacer que cada parametro formal y
la variable distinguida this apunten, ademas de a su correspondiente posicién de memoria
“SA” y “TR”, a cada una de las restantes posiciones de memoria con las que la relaciéon
esAsignableDesde sea verdadera.

En definitiva, la version correcta de H;piciqr para el método ml es:

({saB ; — {argl,arg2,this}, sa’ ; — {arg2},trB ,; — {argl, arg2,this}}, {argl, agr2},0)))

donde se ve que, como la clase A es asignable desde B, y obviamente la clase B es
asignable desde B, el parametro formal arg2 también debe apuntar a safu” y trfu” para
representar que existe la posibilidad de que ambas referencias sean en realidad al mismo
objeto de clase B. Una situaciéon aniloga se presenta con la variable distinguida this.

Una aclaracién con respecto a este primer conjunto de reglas es que las reglas utilizan
el operador disyuncion (“U”), pero no en dominios, sino en pares (Dominio, AHeap).
Este operador se define de la siguiente manera:

union((Dominio, AHeap), (Dominio, AHeap)) : (Dominio, AHeap)

ENTRADA:  (dominioi,aHeapy),
(dominioy, aHeaps)

SALIDA: (dominioyet, aHeaprer)

ALGORITMO: dominio,.; = dominioy U dominios;

si dominioy = Dygeio N\ dominios = Dygcio €ntonces
aHeaprer = ((Dv (Z)v ®)7

sino si dominio; = Dygeio €ntonces
aHeaprer = aHeapo;

Sino si dominios = Dygeio €ntonces
aHeaprer = aHeapy;

sino
aHeapyer = union(aHeapy, aHeaps);

Como se ve en el algoritmo, la unién de los dominios se realiza de forma estandar,
pero para unir las abstracciones del heap es necesario considerar que los dominios de los
pares pueden ser vacios y en ese caso, la abstracciéon del heap correspondiente no debe
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aportar informaciéon. Este operador contribuye a lo que se llama feedback entre el dominio
y la abstracciéon del heap, y sus efectos se estudian en la seccion [5.5]

Cabe mencionar que a partir de la regla:

Btgfmtes = U (procCond(D(FEtq;)), H(Etq;)) si Etq; # Prim(M)
(47,1)eGM

ejes
puede decirse que, al igual que las técnicas presentadas en el capitulo |3} este andlisis
es un andlisis Data Flow de los tipos forward y may.

Resolucion de referencias con descubrimiento de posiciones de memoria

Antes de pasar al segundo conjunto de reglas es necesario describir un proceso que se
presenta al analizar un programa, y es el “descubrimiento” de posiciones de memoria. Este
descubrimiento es andlogo a lo que se realiza en las técnicas de Shape Analysis [SRW99).

Si se observa el programa de la figura [5.4]| se ve que la abstraccion del heap antes de
la sentencia “2:” es:

({trNodo s Lthis, tmp}},0,0)))

null

class Nodo {
Nodo next;

public void recorrerUno() {
1: Nodo tmp = this;
2: tmp = tmp.next;

Figura 5.4: Programa para recorrer el primer elemento de una lista encadenada.

Al momento de analizar la sentencia “2:” serd necesario resolver la referencia tmp.next
para hacer que la variable tmp apunte a los mismos lugares que tmp.next. Para ver qué
posicién de memoria es apuntada por tmp.next, primero es necesario resolver la referen-
cia tmp. La resolucién de dicha referencia arroja por resultado las posiciones de memoria
trmilo. Luego hay que resolver las referencia tr%oﬁlo.nea:t. Al intentar hacerlo se observa
que no existe ninguna posiciéon de memoria en la abstracciéon del heap para esa referencia.
Lo que ocurre es que tr,%ol‘jlo.nefnt hace referencia a un campo del objeto de tipo “TR” que
se utiliza para representar simboélicamente el objeto this. Por default, los campos de tipo
referencia del objeto this no se representan en la abstracciéon a menos que sea necesario,
como ocurre al analizar la sentencia “2:”. En este caso se dice que se “descubre” un campo

referencia y la abstraccion del heap queda de la siguiente forma:

({trNodo — {this, tmp, trNodo next}, dth %o — {trNodo next, this,tmp}}

{trNodo next}, ()))

null

Notar la necesidad de agregar la referencia tr%’l‘f".nemt al conjunto de referencias nu-

las, ya que no es posible asegurar que la referencia efectivamente apunte a una posiciéon
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de memoria. Ademas, es necesario que la nueva posicion de memoria también sea apun-
tada las referencias correspondientes, ya que se deben modelar todas las alternativas que
respeten la relacion esAsignableDesde.

Una situacion analoga se presenta cuando se “descubren” atributos de argumentos
simbolicos objeto (SA) y cuando se “descubren” atributos de objetos que a su vez también
han sido descubiertos.

Una situaciéon particular que se presenta es que si, por ejemplo, se considera el pro-
grama de la figura [5.5] se observa que la sentencia “1:” da puede dar lugar a multiples
descubrimientos. Cada una de esas posiciones de memoria descubiertas estara asociada
a la misma sentencia, pero poseera un numero de serie diferente.

class Nodo {
Nodo next;

public void recorrer() {
Nodo tmp = this;
while (tmp !'= null) {
1: tmp = tmp.next;
}

return;

Figura 5.5: Programa para recorrer una lista encadenada.

Mis adelante en la seccion [5.3.2 se muestra como evitar que una serie de descubrim-
ientos de posiciones de memoria, como la presente en la figura [5.5] provoque que la
abstraccion del heap crezca indefinidamente.

Segundo conjunto de reglas

A continuacién se muestra el segundo conjunto de reglas, las que relacionan la restric-
cion después de ejecutar una sentencia con la restricciéon antes de ejecutarla. Las reglas se
pueden considerar como una funcién que recibe como argumento la restricciéon antes de
ejecutar la sentencia (Etg?™*) y la sentencia correspondiente a la etiqueta Etg;. Dicha
funcion se denota f(FEtq?™®,s) y es la funcion de transferencia del analisis Data Flow.

= R$%. sis = if ( ExpresionBooleana ) goto Etiqueta
thidespués _ th;lntes

» R3°. sis = goto Etiqueta
th;iespués _ thgntes

= RZ%. sis = return

thidespués — th:bntes

» RE°. sis = return OperandoEntero

H(Etq{*""*) = H(Etg')
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D(Etq™*""*) = aplicar la regla RY de la seccion

7
» R2%. sis = return OperandoReferencia A OperandoReferencia = var
H(thfeswés) = addAlias(H (Etg™s), retValue,var, false))
D(Etq{*™®) = D(Btq""**)

7
= RE°. sis = return OperandoReferencia A OperandoReferencia = null
H(th;leswés) = addNullAlias(H (Etq?™®), retValue))
D(Etq*?"%) = D(Etqemtes)

= R§°. si s = vary = ExpresionZ A ExpresionZ # varg.vars N\ ExpresionZ #
ExpresiéonZNoLineal A ExpresionZ # Invocacion

H(Etq}“™") = H(Btq{™"")
D(Etq®"%) = aplicar la regla RE de la seccion

3
» R{§.sis = var; = ExpresionZ A ExpresionZ = vars.vars

H(Btg*""*) = H(Btq""**)

7

Para resolver la parte del dominio deben realizarse lo siguiente:

e realizar la resolucion de referencias de la expresion varg.vars (ver seccion
5.3.1). El conjunto C' contendra el resultado de dicha resolucién (o sea el
conjunto de variables a las que hace referencia la expresion vars.vars)

e Para cada elemento c; del conjunto C' realizar la substitucién de c¢; por
vars.varg en la expresion vary = varg.vars dando lugar a f(C') expresiones
(una expresion para cada elemento de C). Se llama R al conjunto que contiene
cada una de las expresiones que se obtiene luego de las substituciones.

e Para cada expresion de R aplicar la regla R de la seccion3.2.2] Esta operacion

da lugar a una cantidad de f(R) ecuaciones y nuevas variables que se denotan
después
thij

e Finalmente se tiene que:

 JSHR) ,
D(thdespueS): U th;ijespues

2
j=1
= R{{.sis = var = ExpresionZNoLineal
H(Btq!""®) = H(Btq™'e)

D(thidesmés) = aplicar la regla RE de la seccion
» R{.sis = AsignacionEntera A AsignacionEntera = var;.vars=vars
H(Etq{*""*) = H(Etg')

Para resolver la parte del dominio deben realizarse lo siguiente:

e realizar la resolucion de referencias de la expresion vari.vary (ver seccién
5.3.1). El conjunto C' contendra el resultado de dicha resolucién (o sea el
conjunto de variables a las que hace referencia la expresion var;.vars)
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e Para cada elemento c; del conjunto C' realizar la substitucién de c¢; por
vari.vary en la expresion vari.vare = vars dando lugar a f(C) expresiones
(una expresion para cada elemento de C). Se llama R al conjunto que contiene
cada una de las expresiones que se obtiene luego de las substituciones.

e Para cada expresion de R aplicar la regla RE de la seccion(3.2.2] Esta operacion
da lugar a una cantidad de §(R) ecuaciones y nuevas variables que se denotan
thdespués

i

e Luego se tiene que:

. JSHR) ,
D(thglespues) _ U D(th‘d.espues)

7 ’LJ
=1

Y como tultimo detalle hay que considerar que si al realizar la resolucién de
referencias se encuentra que alguna de las posiciones de memoria a las que
apunta var; estd incluida dentro del conjunto de weak updates de la abstrac-
cion del heap, es necesario definir D(th;i eSPUCS) de la siguiente manera

)

J<HR)
D(Etg/*™*) = | J D(Btq/*""*)u D(Etqi")
j=1

de esta forma al estar en presencia de un weak update se refleja la necesidad de

conservar la informacion anterior realizando la conjuncion con D(Etq"™es).

= R{3.s1s — var = new nc;
H(th;iesmés) = addNewEntry(H (Etqf™*), csi*, var)
D(Btq*™®) = D(Etq™*)

A la abstraccion del heap original se la agrega una nueva posicion de memoria
apuntada por ref. El dominio se conserva intacto.

= R{9.sis = var = null
H(thfeswés) = addNullAlias(H (Etq?™¢), var)
D(EtqP") = D(Etqmtes)
A la abstraccion del heap original se la agrega ref al conjunto de referencias nulas.
» R{?.sis = var; = ExpresionReferencia N\ ExpresionReferencia = vary
H(th;iesmés) = addAlias(H (Etq?™**),vary,vars, false)
D(Etg*""®) = D(Btqtes)
En la abstracciéon del heap original se hace que var; apunte a las mismas posiciones
de memoria que vary. Weak update es falso porque se trata de una asignacién que
efectivamente se realiza.
» R{g.sis = var; = ExpresionReferencia A ExpresionReferencia = vars.vars

Obtener el conjunto C' de resolucién de referencias con descubrimiento de posiciones
de memoria de vars.vars.
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Luego realizar iterativamente, para cada elemento ¢; de C

X; = addAlias(X;_1,var, cj, weak;)
donde Xo = H(Etqontes).
Asi se obtiene:
H(th;iespuééi) - X0

El valor de weak; es false, para hacer que toda informacién previa que se tenga
de vary se pierda, pero weak; = true para 1 < j < f(C) para conservar todas las
posibles asignaciones que se derivan de vars.vars.

La parte del dominio permanece intacta

D(Etgl*""*) = D(Btq™'s)

7

» R{?. si s = AsignacionReferencia A AsignacionReferencia = vari.vary =
vars Obtener el conjunto C' de resolucion de referencias de vary.vars.

Si la cantidad de elementos de C' es uno, §(C) = 1, y el tnico elemento se denota
C1

H(Etq™""%) = addAlias(H (Etq®™), c1, vars, weak)

7

donde el valor de weak es true si la posiciéon de memoria apuntada por var; esta
dentro del conjunto de weak updates de la abstraccién del heap, o el valor es false
en caso contrario.

Si #(C) > 1 se debe realizar iterativamente, para cada elemento c¢; de C'

X; = addAlias(X;_1,cj,vars, true)
donde Xo = H(Etqamtes).
Asi se obtiene:
H(Etg{*""") = Xy o)

La parte del dominio permanece intacta
D(Btq*""®) = D(Etq"*)

(2

A continuacién se muestra, a modo de ejemplo, como se aplican algunas de las reglas
definidas. El programa a considerar es el siguiente:
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class A { int f; A ref; }

class B extends A {
ml(int p1) {
A a;
if (p1 > 0) {
a = new AQ;
} else {
a = new BQ);

}
1: a.f = 1;
2 A a2 = new AQ);
3: a.ref = a2;

El grafico de la figura [5.6] muestra un esquema de la abstraccion del heap cuando se
aplica la regla RS que corresponde al punto del programa 197¢s

<N
@
(C)

Figura 5.6: (A) diagrama de la abstraccion del heap correspondiente al branch afirmativo
del if. (B) diagrama de la abstraccion del heap correspondiente al branch negativo del
if. (C) diagrama de la abstraccion del heap correspondiente a la unién de ambos casos.

Al analizar la sentencia “1:” se debe aplicar la regla R{9. Para esto es necesario
resolver la referencia a.f dando lugar al conjunto de variables { csA. fesBf }. Luego
las substituciones dan lugar a dos expresiones: cs?.f = 1 y ¢s®.f = 1. Finalmente la
parte correspondiente al dominio de la restriccion para el punto del programa 19€sPués eg

{eshf=1}U{esBf=1}
Para analizar el punto del programa es necesario aplicar la regla R{$. En la
figura [5.7] se muestra el diagrama correspondiente a la abstraccion del heap.

2después

Finalmente, para analizar la restriccion correspondiente al punto del programa 39espués
es necesario aplicar la regla R{3. Primero se resuelve la referencia a.ref dando lugar al
conjunto de variables { cs?.ref,cs®.ref }. Luego cada una de estas variables debe ser

95



S
&

G

Figura 5.7: Diagrama de la abstraccion del heap correspondiente al punto del programa
2después‘

un alias de la referencia a2. En la figura [5.§ se muestra un diagrama de como queda la
abstraccion del heap para el punto del programa 3%¢sPués,

a2
.-—ca‘“.ref
\ csb ref

nulls: { cs*.ref, csfF.ref }

Figura 5.8: Diagrama de la abstraccion del heap correspondiente al punto del programa
3después‘

En las reglas definidas anteriormente se omitieron las invocaciones a métodos tanto
en las expresiones de niimeros enteros como en las expresiones de referencias. Las invo-
caciones a métodos en esta secciéon se analizaran de acuerdo con la técnica de inlining.
No se realizard andlisis de invocaciones de métodos en forma simbélica para programas
con caracteristicas de orientaciéon a objetos, sino que se presenta como trabajo a futuro

(ver [6.1)).

Tomando como base la técnica de anélisis interprocedural mediante inlining presen-
tada en la seccion [3.3.2] s6lo deben realizarse algunas modificaciones para adaptarla a
programas con caracteristicas de orientacion a objetos.
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Lo primero que debe considerarse es que ademas de necesitar el binding de los ar-
gumentos de tipo int con los meta-argumentos, y de estos tltimos con los pardmetros
formales (al igual que en programas de niimeros enteros), es necesario hacer que los para-
metros formales de tipo referencia sean alias de los argumentos correspondientes. Ademés,
debe tenerse en cuenta que una expresioén entera puede, al resolverse, dar por resultado
varios valores, por lo cual el dominio que actia como precondiciéon debe considerar todos
los casos posibles mediante disyunciones.

Un segundo aspecto a considerar es que en algunas situaciones no es posible resolver
estaticamente el binding del nombre del método invocado con el cuerpo de un método
particular. Por ejemplo, si se considera el siguiente programa de la figura [5.9

class A { class B extends A {
int f;
init() {
init() { this.f = 1;
this.f = 0; }
}
}
mi(A ph) {
pA.init();
}
}

Figura 5.9: Ejemplo para resolucién de binding dindmico de invocaciones.

al analizar el método m1 la posicién de memoria apuntada por pA es de la variante
“SA” o sea es una posicion de memoria simbolica, con lo cual no es posible determinar
cual es el cuerpo del método init() que efectivamente debe considerarse en el anélisis.
Ante esta situacion sélo pueden realizarse los andlisis de ambas posibilidades y luego
unir los resultados. Esta necesidad de considerar todas las opciones a las que se puede
resolver el binding dindmico hace que la técnica presentada en este trabajo sélo sea ttil
en caso de sistemas cerrados. Un sistema cerrado es aquél en el cual todas las clases
estdn determinadas en tiempo de compilacién y no existe carga dindmica de clases. Por
el contrario un sistema abierto es aquél para el cual no es posible determinar en tiempo
de compilacion las clases que intervienen ya que existe la posibilidad de carga dinamica
de clases.

Las invocaciones sobre objetos que responden a la variante “CS” si pueden ser re-
sueltas estaticamente porque se conoce exactamente de qué clase es instancia el objeto
en cuestion, pero por el contrario las invocaciones sobre objetos que responden a las
variantes “TR”, “SA”, “DA” y “DT” necesitan que se contemplen todas las posibilidades
de resolucion del binding.

Otra de las cuestiones a tener en cuenta al analizar invocaciones en programas con
caracteristicas de orientaciéon a objetos mediante inlining es que la variable distinguida
this debe resolverse cuidadosamente de acuerdo con el contexto en el que se encuentra.
Para esto es necesario que al empezar a analizar un método invocado se modifique la
abstraccion del heap para que la variable this no apunte a una posicién de memoria de la
variante “I'R”, sino que apunte a la posicién de memoria que corresponda. Por ejemplo,
al analizar el método m1 del programa de la figura dentro de los métodos init() la
variable distinguida this apunta a la posicion de memoria de la variante “SA” apuntada
por el parametro formal pA. Ante la posibilidad de multiples invocaciones es necesario

97



conservar el estado de la variable this en una estructura de pila para poder restaurar el
valor correspondiente a cada contexto.

Una ultima diferencia con la técnica utilizada en programas de ntimeros enteros es
que el valor de retorno del método puede ser, ademés de una expresiéon tipo int, una
referencia o ningtan valor (métodos void). En el primer caso se hace lo mismo que en el
andlisis de programas de niimeros enteros, o sea se realiza el binding de la variable que
se estéa definiendo con el valor de retorno del método invocado, considerando en este caso
que la resolucién de referencias puede dar lugar a multiples definiciones. En el segundo
caso, se debe hacer que la referencia que se esta definiendo sea alias de la referencia que
actiia como valor de retorno del método que se invoca. En el tercer caso simplemente la
post-condicion del método serd el valor de la incognita después de ejecutar la invocacion.

Convergencia del heap

El descubrimiento de posiciones de memoria que se presenta en la resolucién de re-
ferencias trae aparejado el siguiente inconveniente. Si se considera el siguiente programa,
en una hipotética sintaxis concreta:

class A {

A next;
int f;

init(A pA) {
while (pA.next !'= null) {
1: pA = pA.next;
: pA.f = 0;

al analizar el método init cada iteraciéon descubre una nueva posiciéon de memoria de
la variante “DA” y la cadena creciente que se genera en la busqueda del punto fijo diverge
infinitamente.

Para evitar esta situacion es necesario, al igual que se hace al analizar programas de
numeros enteros, realizar algin tipo de widening que evite el infinito descubrimiento de
posiciones de memoria.

Una de las técnicas utilizadas en shape analysis es considerar que cada sentencia del
programa puede dar lugar a una tnica posiciéon de memoria. De esta forma la senten-
cia “1:” darad lugar al descubrimiento de una tnica posicién de memoria y la cadena
ascendente se estabilizara.

Para asegurar la convergencia en el heap se utiliza el siguiente operador:

merge(AHeap) : AHeap

ENTRADA:  aHeap, = (heapMap1, nullsy, weakUpdates; )

SALIDA: aHeaprer = (heapMapret, nullspet, weakUpdates,et)
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ALGORITMO: aHeap,t = aHeap;
para cada ml; € Dom(heapM apy.t)
si ml; es de la variante “CS” o “DA” o “D'T”

par = findPair(heapM apyer, ml;)

si (par # null)
tmp = heapMapyer(ml;) U heapM ap,et(par);
heapM apye; =heapM aprer\{(ml; — heapMap,ei(ml;)) U

{ (mi; — tmp)}:

heapM apyer = heapMapret\{(par — heapMapret (pa,r));
weakUpdates,er = weakUpdatesye; U {ml;};

Este procedimiento itera sobre cada posiciéon de memoria de la abstraccion del heap y
para cada una de ellas busca su “par”. Una posicién de memoria es “par” de otra si ambas
estan asociadas a la misma sentencia (etiqueta) del programa y tienen ntiimeros de serie
diferente. Si se encuentra el par se unen las referencias de ambas posiciones de memoria
para que apunten a una sola y se elimina la posicién de memoria con el namero de serie
més grande. Ademés la posicién de memoria que ha quedado debe agregarse a la lista
de posiciones sobre las que se realiza weak update. Esto se debe a que una sola posicién
de memoria representa varias potenciales en tiempo de ejecucién y en consecuencia no se
debera perder la informacién que exista asociada a ella con cada nueva definicion.

Se deja como trabajo a futuro demostrar que este operador es efectivamente un opera-
dor de widening. De todas formas, se ha comprobado su efectividad con la implementacion
descripta en la seccion [5.7]

Finalmente, para realizar el widening se combina el operador presentado en la seccién
para la componente de la restriccion que es un dominio de poliedros, y el operador
merge para la componente de la restriccion que es una instancia de AHeap.

5.4. Caracteristicas avanzadas

En esta secciéon se mencionan algunas de las caracteristicas de la técnica que son
consideradas adicionales. No se realiza una descripcién en profundidad, sino que se men-
cionan las principales ideas que fueron tenidas en cuenta para la incorporacién de las
correspondientes caracteristicas al andlisis.

5.4.1. Arrays

La mayoria de los lenguajes de programacioén provee algiin mecanismo de manipu-
lacién de arrays. Es por esto que resulta interesante que la técnica presentada considere
los arrays dentro del analisis.

Lo primero que resulta necesario es extender el lenguaje para soportar arrays. Las
principales extensiones al lenguaje de la seccion [5.1] son:

ExpresionReferencia — new nombreClase [ OperandoEntero ]

ExpresionReferencia — new int [ OperandoEntero ]
ExpresionReferencia — nombreV ariable [OperandoEntero]
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ExpresionZ — nombreVariable [OperandoEntero]

AsignacionEntera — — nombreVariable; [OperandoEntero] = nombreV ariables

AsignacionReferencia— nombreVariable; [OperandoEntero] = nombreV ariables

Luego es necesario incorporar una nueva variante para las posiciones de memoria que
representan arrays. Dicha variante serd denotada “AR”.

La manipulacién de arrays cuando se realiza andlisis estatico es intrinsecamente com-
pleja debido a que en muchos casos la dimension del array sélo queda determinada en
tiempo de ejecucion. Una forma habitual de abstraer dicha complejidad es considerar
que los arrays son todos de dimensién uno. De esta forma claramente se pierde precision,
pero se logra manipular estiticamente objetos cuyas principales caracteristicas quedan
determinadas en tiempo de ejecucion.

Junto con la asuncién de que los arrays tienen dimensién uno es necesario agregar
cada posicion de memoria de la variate “AR” al conjunto de weak updates. De esta forma
cada potencial modificacién de los valores del array quedara reflejada en las restricciones.

Para analizar los arrays simplemente se considera que un array es un objeto con un
dnico atributo del tipo correspondiente y se aplican las reglas presentadas anteriormente.
De esta forma, por ejemplo, las sentencias:

a = new int[count];

alindex] = 3;

serfan analogas a las sentencias hipotéticas:

a = new MilntArray;

a.field = 3;

donde MilntArray es:

class MilIntArray {
int field;
}

Ademas del analisis de los arrays descripto anteriormente es posible realizar una pe-
quena modificacién para incrementar la precision del anélisis. Dicha modificacién consiste
en generar para cada array una variable que permita predicar sobre la longitud del array.
Por ejemplo, al analizar la sentencia:
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a = new int[count];

se genera la variable ar™.length y se agrega al dominio la restriccion { ari™.length =
count N\ aré%.length > 0 }, ya que por ejemplo, el lenguaje de programacion Java no
permite la creacién de arrays de longitud negativa.

Msés interesante aun resulta, por ejemplo, cuando se analiza la sentencia:
alindex] = 3;

agregar al dominio la restriccion { 0 < index < ar™.length }, lo que en definitiva
reflejard la relacion 0 < index < count, y permitird detectar estiticamente posibles, o
efectivas, indexaciones a arrays fuera de los rangos permitidos.

5.4.2. Elementos estaticos

Es comun en lenguajes de programacion con caracteristicas de orientacién a objetos
que exista la posibilidad de declarar como estaticos tanto métodos como atributos de una
clase. En este trabajo la semantica del calificador de un elemento como estatico sera la
que existe en el lenguaje de programacion Java.

Las principales extensiones al lenguaje para poder considerar elementos estaticos son:

DeclaracionEntera — static int nombreVariable

DeclaracionReferencia — static nombreClase nombreV ariable

Meétodo — static nombreMétodo () { SentenciaEtiquetada }
Método — static nombreMétodo ( Pardametros ) { SentenciaEtiquetada }
ExpresionZ — nombreClase.nombreV ariable

ExpresionReferencia — nombreClase.nombreV ariable

nombreV ariables

DefinicionEntera — nombreClase.nombreV ariabley

DefiniciénReferencia — nombreClase.nombreV ariable; = nombreV ariables

Invocacién — nombreClase.nombreMétodo ()
Invocaciéon — nombreClase. nombreMétodo (Argumentos)

La invocacion de métodos estaticos practicamente no requiere de ninguna modifi-
cacion. Ademés la invocaciéon estatica si puede resolverse en tiempo de compilacién, asi
que no existe ambigiiedad para determinar el cuerpo del método que se debe analizar en
una invocacién estatica. La tinica diferencia es que no debe realizarse la modificaciéon de la
referencia distinguida this, ya que en un contexto estdtico nunca puede haber referencias
al objeto this.
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La utilizacién de una variable estatica de tipo entero tampoco presenta ningtn incon-
veniente. Simplemente se debe considerar que si se intenta resolver una expresion de la
forma nombreClase.nombreV ariable en realidad nombreClase no es una referencia a
ninguna posiciéon de memoria de la abstracciéon del heap. Es por esto que no es necesario
realizar ninguna resolucién ya que siempre hace referencia al mismo elemento y se puede
denotar directamente nombreClase.nombreV ariable.

La utilizaciéon de una referencia estatica debe ser tratada con més cuidado, ya que
no necesariamente se conoce la posicién de memoria a la cual la referencia apunta. Por
ejemplo, en el siguiente programa

class C {

static A sA;

int f;

mi(A pA) {
1: pA.f = 1;
2: A other = A.sa;
3: oher.f = 2;

}

al analizar la sentencia “2:” se encuentra que la referencia other debe apuntar a la
misma posiciéon de memoria que lo hace la referencia estatica sa de la clase A.

Este problema es analogo al que se presenta al analizar la sentencia “3:” de la figura
b-2] y se resuelve mediante la resolucion de referencias con descubrimiento de posiciones
de memoria. En el caso de las posiciones descubiertas apuntadas por referencias estéaticas
se utilizard una nueva variante de posiciones de memoria denotada “SR” (static refer-
ence). Al igual que con el descubrimiento de posiciones de memoria que son campos de
argumentos simbolicos, también es necesario realizar la “clausura” de las referencias con
respecto a la relacion esAsignableDesde. De esta forma la abstraccion del heap después
de la sentencia “2:” es:

({srg — {A.sa,pA, other},sa? ., — {pA, A.sa,other}, trC , — {this}},

null null
{pA, A.sa,other},0)))

5.4.3. Predicate abstraction

Si se analiza el método m1 del programa de la figura[5.10]puede observarse lo siguiente.

La restriccion antes de la sentencia “7:”7, denotada 79¢% | es:
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class A { class B extends A {
int f;
}
mi(int p1) {
1: A miA = null;
: int ¢ = 0;
if (p1 > 0) {

3: miA = new A;
4: c =1;

} else {
5: miA = new B;
6: c = 2;

}
7: miA.f = c;

}

}

Figura 5.10: Ejemplo para predicate abstraction.

{pl=ploAc=1Aplog>1}V{pl =ploAc=2Aply <0},
({esg — {miA}, csB — {miA}, trd . — {this}},0,0))

null

Al analizar la sentencia “7:” se debe resolver la variable miA. f. La resolucion de dicha
variable da como resultado el conjunto {08‘34. 1 cs5B .f}. Luego, la restriccion después de
la sentencia “7:”, denotada 7%¢P%¢ puede representarse como:

7después — ({(7antes N {CSgA.f — C}) U (7antes e {ng-f — C})},
({csg — {miA}, csP — {miA}, trd  — {this}}, 0, (Z)))

null
Si se expande la expresion que corresponde al dominio de 7%Pué ge obtiene:

{plzplo/\c:l/\ploz1/\cs3A.f:c}\/
{pl=plgAc=2Aplyg <0Acs{.f=c}V
{pl=plgAc=1Aplg>1AcsB.f=c}v
{pl=ploAc=2Aplg <O0AecsP.f=c}

Si bien este dominio resulta correcto, hay dos componentes de la disyuncién que no
tiene sentido que figuren en el mismo. Ellos son el segundo y el tercero. En el segundo se
ve la relacion csf.f = ¢, que corresponde al branch positivo del if, y la relacién ¢ = 2,
que corresponde al branch negativo, lo que no puede suceder en ninguna ejecuciéon real
del programa. En la tercera componente de la disyuncién se presenta una inconsistencia

andloga.

El problema de la falta de precision radica en que, por un lado, la abstraccién del
heap de la restriccion antes de la sentencia “7:” refleja que la variable miA puede apuntar
a dos posiciones de memoria distintas, y por otro lado, el dominio refleja, mediante

2en esta formula se abstrae la complejidad real de la regla donde es necesario incorporar una variable
temporal, luego realizar el binding de dicha variable con la variable que se define y finalmente eliminar
la variable temporal.
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la disyuncion, las dos alternativas del flujo del programa; pero ningtn elemento de la
restriccién en general permite relacionar las disyunciones en el dominio o en el heap de
alguna manera. Debido a esto es necesario, en algtun sentido, realizar la combinatoria de
ambas disyunciones dando lugar a la pérdida de informacion descripta.

Para solucionar este problema se puede utilizar predicate abstraction (o abstraccion
de predicados). La idea principal es definir un predicado:

apuntaA(Re ferencia, MemoryLocation)

que representa el concepto de que una variable efectivamente apunta a una posiciéon
de memoria particular. Por ejemplo, después de la sentencia “3:” del programa de la
figura [5.10] es vélido el predicado:

apuntaA(miA, cs3)

Luego el predicado puede abstraerse en una variable entera que se denota miA@cs?, y
dicha variable entera puede ser incorporada a un dominio de poliedros convexos cerrados
de forma tal que si su valor es 0 el predicado es falso, y si su valor es 1 el predicado es
verdadero.

De esta forma la restriccion antes de la sentencia “7:” quedaria:

({pl =plgAc=1Apl' > 1 AmiAQcsi = 1}V
{pl =plgAc=2Apl' <0OAmMiAQcsE =1},
({esg — {miA}, csP — {miA}, tr2 | — {this}},0,0))

null

Ahora si existe una relacién entre la informacion de la abstraccion del heap y el
dominio de poliedros.

Para aprovechar la informacién que se recolecté es necesario que al momento de
resolver las referencias se genere un conjunto de restricciones que relacionen a cada resul-
tado de la resoluciéon con la abstraccidon de predicados realizada. En el caso del ejemplo,
al resolver la expresion miA.f, se obtiene:

esy.f — {miAQcs{ =1AmiAQcsE =0}
esB.f — {miAQcs{ =0AmiAQesP =1}

Luego, al utilizar cada solucién en particular se deben agregar a la restriccion las
relaciones. En el caso del ejemplo

D(rdespuésy . f7antes O fegd f — c AmiAQcsy = 1 AmiAQesP = 0} U
{rantes N {esB f = c AmiAQcsy = 0 AmiAQesP =1}

y al expandir la expresion se obtiene:

{pl=plopAc=1Aplg>1A miA@csé4 =1A csg‘.f =cA miA@cs:,,A =1 AmiAQes? = 0}v
{pl=ploAc=2Aplyg <0AmMiAQcsE =1 Aesi.f = c AmiAQecsi = 1 AmiAQcs? = 0}v
{pl =ploAc=1Aplg>1AmiAQcsy =1 AcsB.f = c AmiAQcsy =0 AmiAQesE = 1}v
{pl=ploAc=2Aplyg <0AmMiAQcsE =1 AesP.f = c AmiAQesi = 0 AmiAQcsE = 1}
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donde la segunda y tercera componente del dominio son contradicciones, por lo tanto
el resultado definitivo es:
pl=pl' Ac=1Apl' >1AmiAQcsi =1 Acsd.f =cAmidQcsP = 0lU
3 3 5
pl=pl' Ac=2Apl' <OAmMiAQcsE =1 AesP.f =cAmidAQcesq =0
5 5 3

De esta forma se eliminan del dominio las posibilidades que en tiempo de ejecuciéon
no son factibles y en conclusion se logra aumentar la precision del analisis.

5.5. Feedback entre el dominio y la abstracciéon del heap

Una de las caracteristicas més interesantes de la técnica presentada es que el anali-
sis de las restricciones lineales se realiza conjuntamente con el anélisis de abstracciéon
del heap. Esta “simultaneidad” permite que ambos aspectos del anéalisis se nutran de la
informacién del otro dando lugar a un incremento de la precision.

Por un lado, se tiene que el anélisis de abstraccion del heap utiliza la informacién que
proveen los dominios cuando, en los puntos en los que se deben unir varios flujos alter-
nativos del programa, se ignora la informacién provista por los branches que representan
“codigo muerto”. Por ejemplo si se considera el siguiente programa:

class A {
int f;

mi(int p1) {

1: A al = new A;
: A a2 = null;
3: A a3 = null;
if (p1 > 5) {
4: a2 = new A;
if (p1 > 0) {
5: a3 = al;
} else {
6: a3 = a2;
}
7: a3.f = 1;
}
}
}

antes de la sentencia “7:” la abstraccion del heap es:

({esi' — {al,a3}, s — {a2},tr2  — {this}},0,0)

null

donde se ve que la referencia a3 tnicamente puede apuntar a la misma posicion de
memoria que la referencia al.

Un analizador estético estdndar que realiza “points-to analysis” probablemente no
serd capaz de descubrir que la sentencia “6:” es en realidad cédigo muerto, y debera
conservativamente declarar que la referencia a3 puede apuntar tanto al objeto instanciado
en la sentencia “1:” como al objeto instanciado en la sentencia “4:”.

La otra faceta del feedback entre dominio y abstracciéon del heap es la que se presenta,
al mejorar la precision utilizando predicate abstraction (ver [5.4.3).
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Si la técnica realizara un pre-procesamiento en el cual se utiliza algun “points-to
analysis” y luego en una etapa posterior realizara el descubrimiento de relaciones lineales,
la pérdida de precision descripta en la secciéon dedicada a predicate abstraction no podria
ser resuelta de la forma en que se lo hizo.

De esta manera queda exhibido el beneficio que se obtiene al realizar ambos analisis
de forma simulténea.

5.6. Aproximacién a la formalizacién

Si bien la exploracién de ideas presentada en las secciones anteriores se basa en la
definiciéon de reglas para determinar un analisis de Data Flow, atin no es posible afirmar
que dicho andlisis se enmarca en el Monotone Framework. O dicho de otra forma, si bien
se presenta un conjunto de reglas que define un sistema de ecuaciones, no es posible
afirmar que dicho sistema de ecuaciones tenga solucion.

Para poder afirmar que el sistema de ecuaciones que queda determinado por las
reglas presentadas tiene solucion, es necesario demostrar dos hechos. El primero es que la
estructura que se utiliza para abstraer el heap (AH eap) tiene caracteristicas de reticulado.
El segundo hecho es que la funcién que se obtiene a partir del sistema de ecuaciones,
cuyo punto fijo determina el resultado del anélisis, es mono6tona.

Para demostrar que la estructura AHeap es un reticulado, primero se debe establecer
un orden parcial entre los elementos del conjunto. Dicho orden parcial podria obtenerse
a partir de la composiciéon de tres relaciones, una para cada uno de los tres elementos
que componen la estructura AHeap. Para los conjuntos Nulls y WeakUpdates se puede
utilizar la relaciéon de inclusiéon de conjuntos “C”. Para el elemento HeapMap podria
utilizarse la nocion de sub-grafo. Si se observa cuidadosamente la estructura HeapM ap,
puede verse que es un grafo donde los nodos son posiciones de memoria y cada referencia
es un eje que tiene como origen y destino posiciones de memoria de la abstraccion del
heap. Un detalle técnico es que es necesario incorporar un nodo (posicién de memoria)
para que sirva de origen de las referencias que constituyen variables locales, algo asi como
un nodo que representa el stack. A partir de estas nociones pareceria posible demostrar
que la estructura AHeap es un reticulado.

La completa formalizacion de las ideas del parrafo anterior y la demostracion de
que la funcién que se obtiene a partir del sistema de ecuaciones es mondtono exceden
los alcances de esta tesis y se plantean como trabajo a futuro (ver seccion . Sin
embargo, cabe aclarar que se especula que dichas demostraciones son factibles teniendo
en cuenta dos factores. El primero es que la abstraccién del heap tiene una cantidad
de posiciones de memoria (nodos) finita. Esto se debe a que a lo sumo existe un tnico
elemento MemoryLocation por cada sentencia del programa, ya sea porque que realiza
alocaciones de memoria (new) o presenta descubrimiento de posiciones simbolicas. Esto
ocurre aun cuando en tiempo de ejecucién la misma sentencia en realidad instancie o
acceda a multiples objetos. El segundo factor es que, al analizar un punto del programa,
si la sentencia hace apuntar una referencia a determinada posicién de memoria, la misma
deberia permanecer siempre apuntando a dicho lugar en dicho punto del programa; es
decir no se eliminan referencias, sino que siempre, a lo sumo, se agregan nuevas. Esto
haria que las referencias no oscilen en ese punto del programa, condicién necesaria para
demostrar la monotonia de la funcién.
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5.7. Implementaciéon

A pesar de que la formalizacion de las ideas presentadas en las secciones anteriores
se plantea como trabajo a futuro, si se realiz6 una implementacion “proof of concept” de
dichas ideas.

Para la implementacion se extendi6 el conjunto de reglas existentes en la herramienta
descripta en la seccién de forma tal de considerar las reglas que realizan operaciones
con la abstraccién del heap.

La estructura (Dominio, AHeap), que constituye las incognitas del analisis, fue im-
plementada reutilizando la implementacién de dominio de poliedros convexos cerrados
desarrollada anteriormente, y pudo ser facilmente incorporada la herramienta gracias a
la arquitectura de plug-ins disenada.

Cabe destacar que a partir de esta extension la herramienta es capaz de realizar
descubrimiento automaético de relaciones lineales entre variables de programas escritos
para un subconjunto significativo del lenguaje Java. Quedando fuera del alcance los
programas que contienen invocaciones recursivas y la administracién de errores mediante
el mecanismo de excepciones.

5.8. Resultados obtenidos

A continuacién se presentan algunos ejemplos que intentan demostrar el potencial y
la aplicabilidad de las ideas desarrolladas en este capitulo.

5.8.1. Ejemplo 1

En este ejemplo se analiza un programa sencillo que simplemente recorre una lista
encadenada. El objetivo del ejemplo es mostrar como el analizador realiza shape analysis
y abstrae la forma que puede adoptar una instancia de lista encadenada.

El programa a analizar se muestra en la figura [5.11]

class Nodo {
Nodo next;

public void recorrer() {
Nodo tmp = this;
while (tmp !'= null) {
1: tmp = tmp.next;
}

return;

Figura 5.11: Programa para recorrer una lista encadenada.
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La abstraccion del heap para el punto del programa 1%€sPués eg:
{ trNodo [ this},

null
dtVode  — [ trNodo pext, dtiod next, tmp },
}
{ tr%ol?d".next, dtYedo next, tmp }
{ dtl odo }

en la figura [5.12] se muestra en forma grafica la abstraccion del heap.

DT.nex

this

e this.next

Figura 5.12: Representacion grafica de la abstraccion del heap.

5.8.2. Ejemplo 2

En este ejemplo se mostrard coémo se comporta el anélisis ante una situacién en la
que el binding dindmico resulta determinante.

El programa se presenta en la figura [5.13]
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public int pruebaBindingDinamico(CA pa, int pInt) {

}

1:

}

CA miA = new CAQ);

if (pInt > 0) {
miA.set(1);

} else {
miA.set(10);

}

pa.set(5);

int ret = pa.incr(mil.get());
return ret;

class CA {

}

int f;

public void set(int p) {
f = p;
}

public int incr(int p) {
return f + p;

}

class CB extends CA {

public int incr(int p)
{

return £ + (2%p);
}

Figura 5.13: Programa determinado por el binding dindmico.

La restriccién obtenida en el punto del programa 29¢ es:
{pInt = pIntg A es§A.f =1 AsaCl,.f =5 A Plntg > 1} U
{pInt = pIntg A cs§A.f =10 A saS4,.f =5 A PInty <0 }

la abstracciéon del heap es:
{ es§4 — {mid},
sal4  — {pA}
¥

null
{pA}
0

La restriccion obtenida en el punto del programa 29€5Pués eg:
{pInt = pIntg Nes§A.f =1 AsaCh.f =5APlntg > 1 Aret =6} U
{pInt = pIntg A cs$A.f =10 A sag,ﬁl.f =5APIntg <0OAret=15} U

{pInt = pIntg Nes§A.f =1 A saCh.f =5APlntg > 1 Aret =T} U
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{pInt = pInto A cs{A.f = 10Asag£l.f =5APlntg <0Aret =25}

la abstracciéon del heap es la misma que la que se obtiene en el punto del programa

Para este ejemplo se tomo el programa de la figura 1 de [BGY05] que se presenta en

2antes'
5.8.3. Ejemplo 3
la figura [5.14]
void mO(int mc) {
1:  Ref0 h = new Ref0();
2: Object[] a = ml(mc);
3: Object[] e = m2(2%mc,h);

0 ~N O O

10:

}
Object[] ml(int k) {
int i;
Ref0 1 = new Ref0();
Object[] b = newA Object[k];
for(i=1;i<=k;i++) {
bl[i-1] = m2(i,1);
}
Object[] ¢ = newA Integer[9];
return b;

}

class RefD {

}

Object ref;

11:
12:
13:

14:
15:
16:

17:

18:
19:

20:
21:
22:

Object[] m2(int n, Ref0 s) {

int j;
Object c,d,e;
Object[] f = newA Object[n]

for(j=1;j<=n;j++) {
if(3 4 3==0 {
¢ = newA Integer[j*2+1];

}
else {
¢ = new Integer(0);
}
d = newA Integer[4];
f[j-11 = c;
}

e = newA Integer[1];
s.ref = e;
return f;

Figura 5.14: Programa ejemplo tomado de [BGY05].

Este programa resulta interesante ya que alguno de sus métodos contiene ciclos,
hay varias invocaciones a métodos y se genera un ciclo anidado, ademas se declaran y
acceden arrays y se utilizan expresiones linealizables como las que incluyen el operador %
(mo6dulo). También hay descubrimiento de posiciones de memoria y referencias como valor
de retorno de los métodos.

La version Jimple del programa se muestra a continuaciéon
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public class input.EjemploCC extends java.lang.Object {

void mO(int)

{
input.EjemploCC this;
int mc, $i0;
input.Ref0 $r0, h;
java.lang.Object[] a, e;
this := @this: input.EjemploCC;
mc := @parameterQO: int;
$r0 = new input.Ref0;
specialinvoke $r0.<input.Ref0: void <init>()>();
h = $r0;
a = virtualinvoke this.<input.EjemploCC: java.lang.Object[] ml(int)>(mc);
$i0 = 2 * mc;
e = virtualinvoke this.<input.EjemploCC: java.lang.Object[] m2(int,input.Ref0)>($i0, h);
return;

}

java.lang.0Object[] mil(int)

{
input.EjemploCC this;
int k, i, $i0;
input.Ref0 $r0, 1;
java.lang.0Object[]l b, $ri;
java.lang.Integer[] c;
this := Q@this: input.EjemploCC;
k := Q@parameter0O: int;
$r0 = new input.Ref0;
specialinvoke $r0.<input.Ref0: void <init>()>();
1 = $r0;
b = newarray (java.lang.Object) [k];
i=1;
goto labell;

labelO:
$i0 = i - 1;
$r1 = virtualinvoke this.<input.EjemploCC: java.lang.Object[] m2(int,input.Ref0)>(i, 1);
b[$i0] = $r1;
i=1i+1;
labell:

if i <= k goto labelO;
¢ = newarray (java.lang.Integer)[9];
return b;

}

java.lang.0Object[] m2(int, input.Ref0)
{
input.EjemploCC this;
int n, j, $i0, $ii;
input.Ref(Q s;
java.lang.0Object[] f;
java.lang.0Object c;
java.lang.Integer[] d, e;
java.lang.Integer $r0;
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this := @this: input.EjemploCC;

n := @parameterQO: int;

s := Q@parameterl: input.Ref0;

f = newarray (java.lang.0Object) [n];
i=1

goto label3;

labelO:
$i0 = j % 3
if $i0 != 0 goto labell;

$i0 = j * 2;

$i0 = $i0 + 1;

¢ = newarray (java.lang.Integer) [$i0];
goto label2;

labell:
$r0 = new java.lang.Integer;
specialinvoke $r0.<java.lang.Integer: void <init>(int)>(0);
c = $r0;

label2:
d = newarray (java.lang.Integer) [4];
$i1 = j - 1;
f[$il1] = c;
j=3 41

label3:
if j <= n goto labelO;

e = newarray (java.lang.Integer)[1];

s.<input.Ref(: java.lang.Object ref> = e;
return f;

Las restricciones obtenidas en los puntos del programaﬁ que han sido considerados
interesantes son las siguientes.

» Para el punto del programa 3%¢P%é |a restriccion obtenida esEIc

{mec=0A arGObjed.lth =0A3%0=0A arlo;jed.lth =0A arggtegﬂ.lth =1} U

{2 % me = arQ7° Ith A 2% ar{Y th = arP7° 1th A $i0 = arS7° Itha
arggteger.lth =1}

la abstraccion del heap es:

3Los puntos del programa se han marcado en la sintaxis concreta (figura [5.14)) ya que de esta forma
se facilita la interpretacion de las restricciones obtenidas
4donde 1th es la abreviatura de length.
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[ e {ny,
aré)bject N { a }7
ar%b,jed — {e},
S et
%?Lteger - { T%bject[z] }7
Ilgteger - { argbject[:?] }’
CSlIZLteger - { arlOabject[.] },
Tllg;keger -~ { arlOal;ject[?] },
17 — {ary )
{ CLT%IZjECt[?], CLT‘g)bjECt[?], arlOgbject [7] }
{ (”_{gteger7 cs{?teger7 ar%bject’ ar{g[teger’ a,r_{g/teger }

Algunas aclaraciones pertinentes son las siguientes. Debido que que todas las posi-
ciones de un array se abstraen en una tunica posicion, se utiliza el simbolo “ 7 ”
T L. s . Object
para denotar el indice de esa tnica posicion. Por ejemplo, arg 7““[?] denota la
Unica posiciéon del array de objetos instanciado en la linea 6 del programa. Por
otro lado, la variable $i0, introducida autométicamente en la conversion a Jimple,
corresponde a la expresion 2+ mec. Finalmente, para algunas posiciones de memoria
existen dos versiones diferentes, una que lleva el simbolo “’” (prima) y otra que no.
. . ‘2 s Object Object
Por ejemplo, esta situacién se presenta en las posiciones arjs y arjsy” . Esto
se debe a que cada posicién de memoria corresponde a una cadena de invocaciones
. . .. . < Object : :
diferente, y es posible distinguirlas. La posicién arq; es la que se instancia cuan-
, . . s Object
do el método m0 invoca al m1 y éste al m2. La posicién arlg,]ec corresponde a
cuando m0 invoca a m2. Distinguir las posiciones de memoria de acuerdo a las

cadenas de invocacién permite incrementar la precision del anélisis.

Para el punto del programa 8¢S la restricciéon obtenida, es:
{k=ar§Y lhni=1Ak>i} U{k=ar§" IthASi0>0Ai>2Ak>i}

la abstraccién del heap es:

{ esg® = {1},

aTObject N { b }’

e )}
Tllgteger - { aTg)bject[:] }7
1IZLteger - { Tll%?éfo [ ] },

ary — {esg ref },

Object Object
{ arg [?]7?7"13 [?; ¥ .
ject nteger nteger nteger
{ ar3™™ arg » €817 » AT9g }
La variable $:0, introducida automaticamente en la conversion a Jimple, correspon-

de a la expresion i — 1

Para el punto del programa 8%sP4é |3 restriccion obtenida es:
{k = arS" " Ithni > 1AN$I0>0AKk>1}

la abstraccion del heap es la misma que para el punto 847¢s,
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Como puede observarse luego de la invocaciéon de m2 la relacién entre las variables
1y k se pierde. Esta pérdida se debe al operador de widening y evitarla constituye
uno de los aspectos a considerar en el trabajo a futuro.

= Para el punto del programa 9%¢P%¢s |a restriccién obtenida es:

{k=0AarS% Ith =0 Ni =1 A arl™ 1th = 9} U

(k= Obgectlth/\k>0/\armeger Ith=9A$0>1Ai>k+1}

la abstraccion del heap es:

{ ey = {1},
é)bject _ { b }’ '
arlogbjeCt _ { argb?ECt[7] }7
T{gteger _ { arloz}bj‘ect[?] }7
c {?teger N { aT%bJECt[?] }7
arggteger - { cs?efo.ref H
rénteger N { c }7
{ arobject[7]7ar%bject[?] }
{ CLT‘Ob]eCt ar{gteger7csi?teger’ arégteger }

= Para el punto del programa 15%¢ 1a restriccién obtenida es:

{n=ar9U lthAj=1An>j}U

{n=arZ U Uh ASil=j—27j>2An>j}

la abstraccion del heap es:

Ref0
{ samjljz — {s}

arfy™ = {f}

{gteger N { c, aTObjeCt[?] }7
cs[?;teger N { c, a’I“ObJECtP] }7
arg 7 = {d},

(g O e
{ art? nteger 1771 eger7 arlg eger }

» Para el punto del programa 169 la restriccién obtenida es:
{n—ar%b]ed IhNj%3=0An>jAj5>1}

donde la relacion j % 3 = 0 en realidad es representada por la introduccion de una
variable temporal tmp y la expresion j = 3 x tmp.

la abstraccion del heap es la misma que la obtenida para el punto del programa
15antes_

» Para el punto del programa 179"¢ la restriccion obtenida es:
{n—ar%bjed lthAn>jANj>1ANj=3xtmp+$i0A1<$i0<2} U
{n—ar%bjm IthAn>jANj>1Nj=3xtmp+ $i0AS$0< -1}
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la abstraccion del heap es la misma que la obtenida para el punto del programa

15antes.

» Para el punto del programa, 219¢5P%¢ 1 restriccion obtenida es:

{n=0An arOb]eCt lth =

OANj=1A arlmeger Ith=1} U

{j=n+1A arOb]eCt lth=nA arlmeger Ith =1}

la abstracciéon del heap es:

{ Ref0
sanull
Object
T

{ s,aryy
{ 7,Imfeger

!

Ll

Object [?] }

Integer
17

{s}
{f}
{ c, CL’/’Ob‘jeCt[?] }7
{carieey] )

{d}7

{ e, saX0 ref },

null

Y

Integer
18 )
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Capitulo 6

Trabajo a futuro y conclusiones

6.1. Trabajo a futuro

En [App98] se enuncia y demuestra el teorema del pleno empleo para programadores de
compiladores. Este teorema demuestra que para cada compilador que realice optimizacién
de c6digo, siempre serd posible programar uno nuevo que realice mejores optimizaciones.
A partir de estas ideas es posible enunciar el siguiente teorema.

Teorema 6.1.1 Para cada programa P que realiza descubrimiento automdtico de res-
tricciones lineales entre variables de un programa, siempre existe otro programa P’ que
encuentra restricciones mds precisas. Donde una restriccion o es mds precisa que otra
restriccion 3 si y solo si o C (3.

Demostracioén: Se parte de un programa P que realiza descubrimiento automaético de
restricciones lineales entre variables de un programa. Si se considera que a partir del
resultado que se obtiene de P se puede aproximar la post-condicién del método que se
analiza (ver seccion y definicién , entonces puede asegurarse que existe un
método M cuya post-condicion es { FALSE }, o sea el método no termina, pero la post-
condicion vy que se obtiene del analisis P(M7) es tal que { FALSE } # . Si no existiera tal
método el programa P podria ser utilizado para resolver el halting problem que se conoce
no computable. Es por esto que se puede considerar que el método M; efectivamente
existe y es un método que al ser ejecutado no termina, pero el anélisis que se obtiene a
partir de P no lo logra detectar.

Luego se construye un nuevo programa P’ de la siguiente manera. P'(M) = P(M)
siempre y cuando M # Mj, y P'(M;) da como resultado las mismas restricciones que
P (M) salvo para las sentencias que sean retornos del método en cuyo caso la restriccion
correspondiente es { FALSE }. Ahora el programa P’ si descubre que el método M; no
termina, pero tampoco puede ser utilizado para resolver el halting problem. Entonces
debe existir un método My cuya post-condicion sea { FALSE } pero la post-condicion §
que se obtiene del analisis P'(Ms) es tal que { FALSE } # 6. Analogamente se puede
construir un nuevo programa P” que tampoco puede ser utilizado para resolver el halting
problem, y asi sucesivamente se puede construir una sucesion infinita de programas cuya
precision va en aumento. O
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El teorema [6.1.1] puede declararse como el teorema del pleno empleo para progra-
madores de analizadores estdticos que descubren restricciones lineales entre variables.
Dicho teorema sirve para asegurar que, siempre que se quiera, serd posible aumentar la
precision del analizador, o dicho de otra forma, el trabajo a futuro es infinito.

Sin embargo no es razonable que la precision del andlisis sea incrementada de la
forma presentada en la demostracion del teorema, sino que lo légico es trabajar en otros
aspectos del programa.

Algunas de las posibilidades de trabajo a futuro son:

» Realizar la formalizacion de las ideas presentadas en el capitulo 5| (ver seccion |5.6]).
Para esto es necesario demostrar que la abstracciéon del heap es un reticulado y
luego que la funcién generada por las ecuaciones de Data Flow es mondtona.

» Definir el analisis interprocedural simbolico para el lenguaje del capitulo [5] En
este sentido gran parte del trabajo ya estd hecho gracias a a incorporaciéon del
shape analysis que se realiza cuando se analiza un método con parametros que
son referencias a objetos. La parte restante serfa hacer coincidir los argumentos
concretos con la abstraccién de los pardmetros que se realiza al analizar el método
invocado.

= Mejorar la técnica de widening. El widening es una de las principales fuentes de
pérdida de precisién al realizar el anélisis, por lo cual resultaria muy importante
pulirlo para incrementar la precision de las restricciones obtenidas. En [BHZ04],
ademas del widening utilizado en este trabajo, se presenta otra técnica basada en
certificados de convergencia finita. Resultaria interesante la implementacion de esta
altima técnica y la comparacién con la utilizada en este trabajo. Ademads es posible
realizar algtn tipo de técnica ad hoc en donde el widening se basa en alguna técnica
estdndar, pero se combina con alguna técnica adicional creada especialmente para
el caso. Por ejemplo, muchas veces el widening hace perder la relaciéon entre el
indice que se incrementa en un ciclo y su cota, como es el caso de la restriccién
en el punto 8%Pues de la figura . Una alternativa de mejora de la precisién es
detectar que ni la cota ni el indice han sido modificados utilizando algin anélisis
previo y luego forzar la relacién determinada por la guarda en los lugares en los
que el widening la pierda.

= Migrar la implementacion para utilizar la Parma Polyhedra Library (PPL) [BRZH02].
Esta migraciéon tendria por, un lado, el beneficio de que los operadores de widening
mencionados anteriormente ya estan implementados como operadores nativos den-
tro de la libreria. Ademés pareceria ser una libreria mucho més robusta que PolyLib
y permitiria que la aplicaciéon escale. Cabe destacar que debido a que el reticulado
se comporta como un plug-in dentro del sistema, la propia arquitectura permitiria
que la migraciéon sea relativamente sencilla.

= Extender la técnica para permitir invocaciones recursivas. Esto no ha sido estudiado
en profundidad, pero al menos existirfa la posibilidad de tomar las ideas de [CC02]
para considerar el anélisis de una invocacién recursiva como un worst-case separate
analysis. De esta forma se considera que no se sabe nada del método invocado y
se actua de forma conservadora perdiendo toda la informaciéon que corresponda.
Otra posibilidad es, al realizar andlisis interprocedural mediante inlining, definir
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una heuristica mediante la cual se define la profundidad méaxima de la cadena
de invocaciones recursivas y la siguiente invocacién seria considerada mediante
worst-case separate analysis. Para el caso del anlisis interprocedural simboélico, las
invocaciones recursivas podrian analizarse mediante la utilizacién punto fijo.

= Incorporar nuevos tipos de pasaje de parametros a la técnica, como por ejemplo,
pasaje por referencia. En algunos lenguajes existe la posibilidad de pasar argumen-
tos por referencia y resultaria necesario extender la técnica para poder contemplar
dicha situacion.

6.2. Conclusiones

La principal conclusion que puede obtenerse luego de haber definido e implementado
las tres técnicas presentadas en el capitulo [3] de este trabajo es que, a pesar de haber
demostrado que la obtencién de restricciones de precision absoluta no es computable, si es
posible obtener automaticamente restricciones de una precisién relativamente aceptable,
pudiendo en varios casos obtener autométicamente restricciones de precision absoluta.
Por otro lado, gran parte de la pérdida de precisién presente en las restricciones descu-
biertas se debe fundamentalmente a la utilizacién del operador de widening, necesario
para asegurar la terminacion del andlisis estatico.

A pesar de que las ideas del capitulo [5| no han sido formalizadas, los resultados
obtenidos con la herramienta que las implementa parecen alentadores. Una caracteristica
destacable de estas ideas es que combinan varias técnicas ya existentes de forma tal de
lograr su objetivo; logrando, en algunos casos, que dicha combinacién presente fen6menos
muy interesantes como los que se describen en la seccién [5.5]

A nuestro entender, la herramienta implementada es la Unica de sus caracteristicas
que permite trabajar con un subconjunto significativo de un lenguaje de programacion
real y moderno como es Java. Si bien aun posee algunos inconvenientes relacionados
principalmente a la escalabilidad.

Como puede verse en la seccion [6.1] existe mucho trabajo a futuro a realizar. Sin
embargo, esta tesis representa un interesante punto de partida para el descubrimiento
automatico mediante andlisis estatico de restricciones lineales entre variables de progra-
mas para lenguajes con caracteristicas de orientacion a objetos.
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Apéndice A
Demostraciones

Proposicion A.0.1 Sea F' la funcion:

F(RL) = (F\(RL), F5(RL), F3(RL), ..., Fon(RL))

obtenida a partir de un sistema de ecuaciones de Data Flow con 2n ecuaciones y 2n
incognitas, entonces:

RLCRL = F(RL)C F(RL)
0 sea:
RLC RL = (Vi:1<i<2n= F(RL)C Fy(RL))
Demostracion: Cada una de las F; tiene alguna de las siguientes formas:

1. si F; es de la forma Fj(z) = D¢ y RLC RT/, entonces:

universal
F,(RL) = D“

universal

/
. Z _ Do
‘FZ(R ) - Duniversal y
«a « FAL.
Dum‘versal - Duniversal y en conclusion:

F,(RL) C F(RL)

2. si F; es de la forma

y
RL C RT/, entonces:
Fy(RL) = RLo URL3 U ... URL,

FyRL") = RL,URL;U..URL,
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RL, U R—L>/g U..URL, C RT; U RTIB u..u RT; por lema [l y asociatividad de

union de conjuntos. En conclusion

F(RL) C F(RL)

. si Fj es de la forma Fi(z) =z, y RLC RT/, entonces:

Fy(RL) = RL;

F(RL)=RL}y

RL; C RL; por hipotesis. En conclusion:

F,(RL) C F,(RL)

. si F, es de la forma Fy(z) = ;N Dy y RL C RL , entonces:
F,(RL) = RL; N D,

F(RL)=RL;N D,y

R—L>j NnD, C RT; N D, por lema En conclusion:

Fi(RL) € F(RL)

. si Fj es de la forma Fi(x) = ((((z; /" 1) N Dy) || k) N Dg) \, dimension(z;) + 1y
RT C RTI, entonces:

F(RL) = (((RL; /1) N Da) || k) N Dg) \, dimension(x;) + 1
F(RL) = ((RL; /1)1 Da) || k) N Dy) . dimension(z;) + 1
y puede realizarse el siguiente desarrollo:

(RL; /1) € (RL; /1) por lemalj

(RL; /' 1)NDa) € (RL; / 1) N Dy) por lemall

(RL; /)N D) || k) € (RL; /1) N Da) | ) por lemal]
(((RL; / 1)N Da) || k)N Dg) € (RL; /1) N Do) || k) N D) por lema
y finalmente:

(((RL; /1) N Dy) || k) N Dg) \, dimension(z;) +1 C

(RL; / 1)N Dy) || k) N Dg) \, dimension(z;) + 1 por lema |1

En conclusion:

F(RL) C F(RL)

. si Fj es de la forma Fi(z) =z || ky RLC RT/, entonces:
F,(RL) = RL; || k

F(RL')=RL; | ky

RTJ- | & C RT; || & por lema . En conclusion:

F/(RL) € Fy(RL)
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Lema 1 Sean A, B, A’ y B’ cuatro conjuntos que cumplen la siguiente hipdtesis: A C
A’ AN B C B, entonces se cumple que AUB C A’UB’.

Demostracion: Se supone que AU B ¢ A’ U B’, entonces debe existir algiin elemento
etal que:e € AUBAeg¢ A'UB'. Como e € AU B, entonces e € AV e € B. Se asume
que e € A entones e € A’ por hipotesis y en consecuencia se cumple que e € A’ U B’ y
se alcanza un absurdo. Si se asume que e € B se alcanza andlogamente un absurdo. En
conclusion no existe el elemento ey AUB C A/UB’. O

Lema 2 Sean A, A’ y B tres conjuntos que cumplen la siguiente hipdtesis: A C A,
entonces se cumple que ANB C A'N B.

Demostracion: Se supone que AN B ¢ A’ N B, entonces debe existir algtn elemento e
tal que: e € ANBAe¢ A'NB. Como e € AN B, entonces ¢ € A A e € B. Entonces
e € A’ Ne € B por hipotesis y en consecuencia se cumple que e € A’ N B y se alcanza un
absurdo. En conclusion no existe el elemento e y ANB C AN B. O

Lema 3 Sean Dy y Do dos dominios de poliedros convexos cerrados de dimension k que
cumplen la siguiente hipdtesis: D1 C Do, entonces se cumple que D1 /1 C Dy 7 1.

Demostracion: Se supone que Dy /1 ¢ Dy / 1, entonces debe existir algin elemento
e=(e1,€9,....,6,ex41) tal que: e € D1 /1 ANe ¢ Dy /1. Como e € Dy /1, entonces
(e1,€2,...,ex) € Dy, entonces (eq, ea,...,ex) € Dy por hipotesis. Pero si (e, e, ...,ex) €
Dy, entonces (e1, e, ...,ex,2) € Dy /' 1 ¥z : z € Z por definicion del operador. En par-
ticular z = ey 1, entonces e = (€1, €a, ..., €k, €pr1) € Do /1y se llega a un absurdo por
suponer que Dy /1 ¢ Dy /1 O

Lema 4 Sean D1 y Do dos dominios de poliedros convexos cerrados de dimension k
que cumplen la siguiente hipdtesis: D1 C Do, entonces, si 1 < 1 < k, se cumple que

D1\, iC Dy \,i.

Demostracion: Se supone que D1 \,i € Dy \, %, entonces debe existir algin elemen-
to e = (e1,...,€i—1,€i41,...,€x) tal que: e € D1 i Ae ¢ Dy \,i. Como e € D; \ 1,
entonces 35 : (e1,...,€i—1,7,€it1,.-n€x) € D1 por definicion del operador, entonces
(e1y..ey€i-1,7,€it1,..n€x) € Dy por hipotesis. Luego e = (e1,...,€i—1,€i11,...,€k) €
Dy N\, 7 nuevamente por definiciéon del operador, y se llega a un absurdo por suponer
que D1 \ i € Dy \ i O

Lema 5 Sean D1 y Do dos dominios de poliedros convexos cerrados de dimension k
que cumplen la siguiente hipdtesis: D1 C Do, entonces, si 1 < i < k, se cumple que
Dy ] i C Dsy .
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Demostracion: Se supone que D || i € Do || 4, entonces debe existir algin elemento
e=(e1,...,6i-1,€i,€i+1,..,€) tal que: e € Dy || iNe & Do || i. Sie € Dy || i entonces 3j :
(e1y..ey€i—1,7,€it1, .-, €) € Dy por definicion del operador, luego (e1, ..., €,-1,7, €it1, ..., €k) €
Dy por hipotesis. Pero entonces (eq, ..., €;-1, 2, €41, ..., €x) € Do || ¢ Vz : z € Z por defini-
cion del operador. En particular z = e; y entonces e = (eq, ..., €;—1, €, €i+1,...,ex) € Do || @

y se llega a un absurdo. O
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Apéndice B

Interfaces del mecanismo de
plug-ins

En la interfaz Latticeltf se especifican las operaciones bésicas que se requieren de
un reticulado.

public interface LatticeItf {
public void intersection(LatticeItf pLattice2, LatticeItf pQOutput);
public void union(LatticeItf pLattice2, LatticeItf pOutput);

public void widening(LatticeItf pLattice2, LatticeItf pOutput);

La interfaz PolyhedraPowersetltf extiende a Latticeltf para incorporar las opera-
ciones propias de un dominio de poliedros convexos cerrados.

Resulta interesante observar que el método addV ariables(List), se corresponde con el
operador “ /7 descripto en la seccion el método eliminateVar(AnalysisV ariable)
se corresponde con el operador “\.” y el método reset(AnalysisVariable) se corresponde
con el operador “||”. Ademas el método overwrite(AnalysisV ariable, AnalysisV ariable)
es el que se utiliza para realizar el binding de una variable con otra, para luego eliminar
a la primera, situacién que se presenta en la regla correspondiente a las sentencias que
realizan definiciones, donde se agrega una variable temporal para conservar la informacion
de la variable que se define.

public interface PolyhedraPowersetItf extends LatticeItf {
public List getVars();

public void addConstraints(Collection pConstraints);
public void addDisjointConstraints(List pConstraints);

public boolean hasVariable(AnalysisVariable pVar);
public void addVariables(List pVars);

public void reset(AnalysisVariable av);
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public void eliminateVar(AnalysisVariable pLocal);

//new takes the place of old. And old is removed
public void overwrite(AnalysisVariable pNew, AnalysisVariable p01d);

La interfaz PolyhedraPowersetExtensionltf es la que se utiliza para extender los
métodos de PolyhedraPowersetltf de forma tal que representen el par compuesto por el
dominio de poliedros convexos cerrados y la abstraccion del heap utilizada en el capitulo
Bl Aqui también se presenta una correspondencia entre los métodos de la interfaz y los

operadores correspondientes a la abstraccion del heap definidos en la seccion 5.2

public interface PolyhedraPowersetExtensionItf
extends PolyhedraPowersetItf

{
public void addSymbolicArgumentCreationSite(
ParameterRef pParamRef,
AbstractedReference pDefinedVar,
AnalysisVariableManager pAnalysisVariableManager) ;
public void addCreationSite(NewExpr pNewExpr,
Stmt pRelatedStmt,
AbstractedReference pReference,
AnalysisVariableManager pAnalysisVariableManager,
ConstraintFactoryItf pConstraintFactory,
boolean pMayAlias) ;
public void addCreationSite(NewArrayExpr pNewExpr,
Stmt pRelatedStmt,
AbstractedReference pReference,
AnalysisVariableManager pAnalysisVariableManager,
ConstraintFactoryItf pConstraintFactory,
boolean pMayAlias)
throws PredictableNullPointerException;
public void addAliasing(AbstractedReference pTarget,
AbstractedReference pSource,
Stmt pRelatedStmt,
AnalysisVariableManager pAnalysisVariableManager,
ConstraintFactoryItf pConstraintFactory,
boolean pMay) ;
public void addThisRef (ThisRef thisRef, AbstractedReference pReference);
public void addNullAlias(AbstractedReference target, boolean may);
public void eliminateReference(AbstractedReference pReference);
}
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