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Resumen

La técnica de seméforos binarios divididos (SBS) puede ser usada para implementar
regiones criticas condicionales. Dada una especificacién de un problema de esta clase,
SBS brinda tanto los programas que lo implementan como los invariantes que aseguran su
correccién. Aplicando la técnica a casos particulares se encuentran programas que admiten
simplificaciones.

Este trabajo se concentra en el desarrollo de un procedimiento automético para ob-
tener estas simplificaciones. El procedimiento consiste en hacer una busqueda de nuevos
invariantes que avalen la correccién de las simplificaciones. Para esto usamos técnicas
de generacién de invariantes, en particular propagacién hacia atrés de las precondiciones
més débiles. Su implementacién fue realizada utilizando los demostradores Isabelle/HOL
y CVC Lite para las demostraciones de validez y simplificaciones de las férmulas 16gi-
cas envueltas en el proceso. El método fue probado sobre diferentes ejemplos cldsicos de
programacion concurrente.

Abstract

Split binary semaphores (SBS) can be used to implement conditional critical regions.
Given a specification of a program which use these constructs, the SBS technique produces
not only the programs which implement the regions but the invariants which ensure their
correctness as well. In most examples the programs obtained are suitable for further
simplifications.

This work focus on the development of an automatic procedure to obtain these simplifi-
cations. We search for new (stronger) invariants which ensure correctness of the simplifica-
tions. For this aim, we use automatic invariant generation, in particular back-propagation
techniques for weakest preconditions. Its implementation was developed using the Isa-
belle/HOL and CVC Lite provers for checking correctness and simplify logical formulae
involved in the procedure. This method is illustrated on many classical concurrent pro-
gramming examples.

Keywords: Programacion Concurrente, Theorem Prover, SMT Solver, Semaforos Binarios
Divididos, Invariantes, Lenguajes de Programacién.
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1. Introduccidon

Una gran cantidad de problemas concurrentes pueden ser resueltos usando los conceptos de
espera condicional y exclusién mutua. Por ejemplo en [2] se presenta un método relativamente
general para resolver problemas de sincronizacién usando el await condicional (await B — S)
el cual realiza ambas ideas (espera condicional y exclusion mutua). Esta construccion, sin
embargo, no se espera que sea parte de la implementacion final del programa concurrente, dado
que implementar este tipo de instruccién de manera general es prohibitivamente ineficiente.

Diversos mecanismos de sincronizacién se han propuesto los cuales son menos abstractos
que el await condicional y que pueden usarse para implementar esta construccién. Esta perdida
de abstraccién introduce nuevas necesidades de prueba de los programas, incrementando la
complejidad de estos y por consiguiente generando muchas nuevas posibilidades de cometer
errores. La presencia de errores sutiles, tanto de correccién (safety) como de progreso (en
particular la posibilidad de deadlocks o livelocks) ha sido desafortunadamente més la regla
que la excepcion. Toda propuesta de nuevas primitivas de sincronizaciéon ha sido siempre una
solucién de compromiso entre facilidad de uso y posibilidad de reducir las penalidades en
eficiencia.

Las regiones criticas condicionales (ver por ej. [1, 16]) son la construccién més cercana a los
await condicionales y por lo tanto las més faciles de usar correctamente. La unica diferencia con
los await condicionales es que es necesario declarar las variables compartidas sobre las cuales
se operard en exclusién mutua y que podran aparecer en las condiciones. Una construccién
bastante similar en su nivel de abstraccién a ésta es el monitor con senalamiento automdtico
propuesto por Brinch Hansen y Hoare en [11, 12|. En este tipo de monitores el wait no se
realiza sobre una variable de condicion sino directamente sobre una expresiéon booleana. Las
operaciones de signal son directamente eliminadas por lo cual la condicién debe ser reevaluada
cada vez que algun proceso del monitor salga de una regién critica. Hoare sugiere que usar estos
monitores puede ser mucho méas seguro pero presenta dudas respecto de la posible ineficiencia
de reevaluar siempre la guarda. Comparando las reglas de demostraciéon de estos monitores
respecto de los distintos tipos de monitores con sefialamiento explicito [6] puede corroborarse
el argumento de Hoare. El trabajo de Kessels [14] plantea una manera de implementar los
monitores con senalamiento automatico de una manera relativamente eficiente siempre y cuando
las condiciones no dependan de los pardmetros de las llamadas al monitor (es decir, que sean una
generalizacién modesta de las regiones criticas condicionales). Esta implementacion es en esencia
similar a la del uso de semdforos binarios divididos (SBS, del inglés split binary semaphores)
que describiremos aqui. No sélo Kessels da esta implementacién sino que sugiere también que
puede hacerse ain mas eficiente aplicando técnicas para eliminar chequeos innecesarios en los
puntos en los cuales puede deducirse formalmente que una condicién serd falsa. Dado que
las secciones criticas suelen ser pequenas pero son invocadas numerosas veces, estos pequenos
ahorros pueden representar incrementos drasticos en la eficiencia de los programas. El desarrollo
en los ultimos afos de los demostradores (semi)autométicos de teoremas brinda el contexto en el
cual una parte interesante de estas simplificaciones puede hacerse de manera (semi)automaética,
abriendo las puertas a reducir significativamente las penalidades en eficiencia por el uso de
construcciones de muy alto nivel para la construccién de programas concurrentes.

Los SBS permiten implementar de manera eficiente las regiones criticas condicionales [9, 16].
La técnica SBS brinda tanto los programas que implementan las secciones criticas condicionales
como los invariantes iniciales que aseguran su correccién. Aplicando la técnica a casos particu-
lares se encuentran programas que admiten simplificaciones.

Este trabajo se concentra en el desarrollo de un procedimiento para verificar la correccion
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de estas simplificaciones de forma automética. Nos enfocamos particularmente la eliminacién
de guardas en las sentencias condicionales finales de los programas, pero el procedimiento
encontrado permite su generalizacion a otros tipos de simplificaciones.

El procedimiento consiste en hacer una busqueda de nuevos invariantes que avalen la correc-
cién de las simplificaciones. Su implementacién asi como una breve resena de las herramientas
usadas se hard en la seccion 4.

Para hacer estas eliminaciones modelamos los programas generados por medio de sistemas
de transiciones guardados. Con ello podemos aplicar al problema técnicas convencionales de
generacién automatica de invariantes. La técnica que utilizamos es propagacion hacia atrds[5].
Esta técnica permite constatar la invariancia de aserciones sobre los sistemas de transicién.
La ventaja que posee la misma sobre otras técnicas (como propagacién hacia adelante) es
que los invariantes obtenidos son féormulas libres de cuantificadores. Con esto, la obtencién
de los mismos puede hacerse de forma mecédnica con la ayuda de demostradores automaticos
de teoremas para férmulas de primer orden sin cuantificadores (o chequeadores de validez).
En particular usaremos CVC Lite [3]. Este chequeador provee varias teorias interpretadas,
incluyendo aritmética lineal, vectores, funciones, etc., lo cual es apropiado para la obtencién de
invariantes.

Las técnicas de propagacion estan basadas en el calculo de un punto fijo para un transfor-
mador de férmulas. Una de las ventajas de la propagacién hacia atras es que la secuencia de
aproximaciones es usualmente finita. Desafortunadamente las férmulas producidas en el proceso
son generalmente grandes. Usaremos técnicas de simplificaciéon implementadas en CVC Lite y
en Isabelle/HOL [13] para aliviar este problema.

El articulo esté estructurado como sigue. En la seccién 2 describiremos la técnica SBS. En
la seccion 3 presentaremos las consideraciones tedricas en las cuales se basa el trabajo. En la
seccién 4 se describe la solucién al problema en cuestion. Los resultados de aplicar esta técnica
a diversos ejemplos se presentan en la seccién 5. La seccion 6 establece algunas conclusiones y
direcciones en las cuales el trabajo puede ser continuado.

2. SBS

Los semaforos binarios pueden asegurar de manera muy simple exclusién mutua y por lo
tanto son buenos candidatos para implementar regiones criticas. Una manera particular de
usar los seméaforos binarios provee un método para implementar regiones criticas condicionales.
Describiremos aqui estas ideas brevemente, remitiendo a la literatura para una presentacién
méas completa [1, 16, 9, 15, 4].

Un conjunto {so,...,s,} de semaforos binarios se denominard semdforo binario dividido
(SBS, del inglés split binary semaphore) si en cualquier momento de la ejecucién del programa
a lo sumo uno de ellos toma el valor 1. Esto es equivalente a requerir la invariancia de la
siguiente propiedad:

0<Dli:0<i<n:s) <1

Toda seccién critica comenzara entonces con una operacién P sobre alguno de los elementos
del SBS y terminard con un V sobre un elemento del mismo conjunto (no necesariamente el
mismo). El invariante garantiza entonces exclusién mutua entre estas dos operaciones.

Ademés de la exclusién mutua, los SBS satisfacen la siguiente regla del domind [15]. Si la
ejecucion de una seccion critica termina con una operacién V sobre un seméforo s, entonces
la préxima operacién P deberd ocurrir sobre el mismo seméaforo s. Esto permite asumir la
precondicion de cualquier operacién V como postcondicion de su correspondiente operacién P.
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Esta regla puede formularse en términos axiomaticos como la invariancia global de la si-
guiente asercion:
wsps : (Vsis =0V I)

siempre que la asercién I sea vélida antes de cada operaciéon V asumiendo que cada [ vale
luego de su correspondiente operacién P.

Para implementar regiones criticas condicionales usaremos los SBS de la siguiente manera.
Asociaremos un semaforo binario del SBS a cada condicién diferente. Serd también necesario
un semaforo mas para el caso en el cual ninguna condicion es valida. Luego, toda region critica
estard dindmicamente prefijada por un P asociado con su precondiciéon. Debe tenerse cierto cui-
dado para introducir suficientes operaciones V para asegurar progreso. [lustraremos el método
con dos regiones condicionales para facilitar la notacién. La extension a un numero arbitrario
es inmediata y el resultado puede verse en la seccién 4 (figura 3).

Se quieren ejecutar atémicamente las sentencias S,, S, asumiendo como precondiciones
respectivamente By y By. Supongamos ademas que las regiones criticas deben preservar cierto
invariante I. Usaremos entonces un SBS compuesto por dos seméforos sg, s; uno para cada
condicién y otro m para cuando ninguna de las dos valga. Dos contadores by, b; seran necesarios
para contar la cantidad de procesos comprometidos respectivamente con la ejecucion de P.sg, P.sq
y poder asi asegurar la ausencia de deadlocks.

El siguiente invariante caracteriza la soluciéon basada en SBS

wsBs: (So=0V (BoAO<byAI))A
(81:OV(B1A0<b1/\I)>A
(m=0V ((mByVO0=0by) AN(—=B1VO=0b)AI))

La figura 1 muestra el programa obtenido por la técnica SBS, junto con su anotacién com-
pleta, para la primer region critica condicional.

SCC,

Pm ;

{]/\(—!BO\/bO:O)/\(—!Bl\/bl:0)}

if By—{IANByANby=0A(=B; Vb =0)}
skip

O -By— {IAN=ByA (=B Vb =0)}by:=by+1;
{IN(=ByVby=0)A (=B Vb =0)}
V.m ; Pasg ;
{[/\BO/\b0>0}b02:b0—1

fi;

{[/\BO} So {[}

ﬁ‘ Bo/\b0>0—>{l/\Bo/\bo>0}\/.80

O Bl/\bl>0—>{1/\Bl/\b1>0}V81

O (=B Vby=0)A (=B Vb =0)

—{IN(=BoyVby=0)A (=B Vb =0)} V.m
fi

Figura 1: Componente generada por la técnica SBS

Congreso General 1693



XIll Congreso Argentino de Ciencias de la Computacion

3. Verificacion de Invariantes

Las siguientes definiciones y conceptos estan basados en los trabajos [17, 5|. Sea ¥ un
lenguaje de primer orden con simbolos interpretados en dominios concretos como booleanos,
enteros, reales, etc. Sea F el conjunto de férmulas de primer orden sobre ¥ con variables
libres contenidas en un conjunto finito de simbolos de variables V (tipadas). Usaremos como

abreviatura de la secuencia de variables wg, -+ , 7z, a . De la misma forma, si un término del
lenguaje X (posiblemente una formula en F) posee variables libres en {zg, - ,x,} C V, lo
escribiremos como ¢(Z).

Un sistema de transiciones guardado es una tuplaS = (V,0,L,7), donde V = {xg, - - , T, vC}

(ve se denomina variable de control o “program counter”), © € F es la condicién inicial del
sistema, £ es un conjunto finito de valores denominados locaciones y 7 es un conjunto finito
de transiciones. Cada 7 € 7 puede especificarse como

ve=1; Ny (T) — T:=e.(T);vc =1 (1)

con I, € L el origen de la transicién, I/ € L el destino de la misma, v,(z) una férmula
con variables libres contenidas en V/{vc} denominada guarda de la transicion y €,(z) es una
secuencia de términos de X con variables libres contenidas en V/{vc} de la misma longitud
que Z. Para cada transicion, la férmula +,(Z) denota la condicién necesaria para la ejecucién
de la misma y 7 := €,(Z) es una asignacién multiple que denota la transformacién del estado
producida por dicha ejecucion.

Dado un sistema S = (V,0, L, T) definimos como la precondicion mas débil de una transi-
cién' al transformador de féormulas

wp (7,0)(Z) = 7-(7) — p(e-(T))

con 7 € 7 y ¢ una férmula con variables libres contenidas en V/{vc}.
Como el conjunto de locaciones £ es finito, una férmula ¢ € F puede escribirse como

o(x,ve) = /\vc =1— ozl . (2)

lel

Para un sistema S, la férmula ¢(z, vc) denotard un conjunto de estados para cada locacién en
L y cada formula ¢(z,[) denotard el conjunto para la locacién [ en particular. Escribiremos la
férmula ¢(z,1) como ¢;(z). Utilizando esta notacién definiremos el siguiente transformador de
féormulas:

WP (T,0)(7,0)) = A ve =1 — A\ wp(r,0)(7) 3

lel TETA
L=l

Este transformador define la precondicion mds débil de un sistema de transiciones.

Sea R una teoria sobre el lenguaje ¥. Dado un sistema S = (V,0, £, T), una férmula ¢ € F
es un invariante inductivo del sistemasiREO — py R E ¢ — WP (T, ). Ya que la teoria
R es fija, no la mencionaremos explicitamente cuando hablemos de validez y satisfabilidad en
M. Una férmula ¢ € F serd un invariante (a secas) si existe un invariante inductivo ¢ tal que

Fe— 0

Para un transformador de férmulas monétono I' : F — F, escribiremos el mayor punto fijo

como v X.I'(X). Su significado serd el usual [10, 5].

“

'Esta es la definicién usual de “weakest precondition” de la asignacién z := &, (Z) si se cumple ;.
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Dada una férmula ¢ € F definiremos el transformador de formulas monétono
BY)2¢pAWP(T,Y) . (4)

Sea pp = vX.B(X) el mayor punto fijo de este transformador en un sistema S dado.
Entonces yg es el predicado més débil tal que | ¢ — ¢y E o — WP(7,¢5). Por lo
tanto, si = © — p entonces ¢ es un invariante y ¢p es un invariante inductivo del sistema.

Al ser B un transformador monétono, si la secuencia (@, M) ... o@+D ...
() () 5
RO) R S+

converge en una cantidad finita de pasos (comenzando de True), entonces su limite es pp. Con
esta propiedad es posible explorar el espacio abstracto de estados utilizando la técnica de propa-
gacion hacia atrds [5]: dada una férmula ¢ (denominada invariante candidato) obtendremos el
punto fijo g si la secuencia converge en una cantidad finita de pasos. Entonces, para verificar
que ¢ es un invariante del sistema, tendremos que demostrar = © — pg. Ademds, si algtin ¢
de la secuencia calculada verifica = © — ¢ (la férmula © — p® es no satisfacible) entonces,
por monoticidad de la secuencia, el punto fijo ¢z también lo verificara. Si esto sucede podemos
concluir que la féormula ¢ no es un invariante del sistema.

4. Proceso de Eliminacion de Guardas

Las implementaciones de regiones criticas condicionales que brinda la técnica SBS permiten
en general ciertas optimizaciones de los programas resultantes. En la mayor parte de los pro-
gramas generados para distintos problemas se verifica que algunas condiciones en el comando
guardado final nunca serdn satisfechas al ser evaluadas en todos los posibles estados de ejecu-
cién [9, 16]. Este trabajo se concentra en la eliminacién de estas guardas superfluas dentro de
los programas generados.

En general, para decidir que condiciones pueden ser eliminadas, modelamos la ejecucion de
los programas generados con sistemas de transiciones guardados. Resumiendo, el proceso de
eliminacién de guardas consiste de las siguientes etapas:

1. A partir de una especificacién de un problema particular de regiones criticas condicionales
generamos un sistema de transiciones que modela la ejecucién de los programas obtenidos
mediante la técnica SBS, y un invariante inductivo sobre el mismo que asegura la exclusion
mutua condicional.

2. Eligiendo una condicién (del comando guardado final) y fortaleciendo el invariante obte-
nemos un invariante candidato que captura, no solo la exclusién mutua condicional, sino
también la imposibilidad de ejecucion de la condicién a eliminar.

3. Finalmente, utilizando la técnica de propagacién hacia atras, verificamos si el invariante
candidato es un invariante del sistema. Con ello podemos decidir si la guarda del programa
se puede eliminar.

Las etapas 1 y 2 fueron implementadas en el médulo Generador de Transiciones escrito
en lenguaje ML. La etapa restante fue implementada en el modulo Verificador de Invarian-
tes escrito en el mismo lenguaje y utilizando como proceso externo el probador de teoremas
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CVC Lite [3]. Para hacer més eficiente el célculo del punto fijo (ecuacién 5 en pagina anterior)
realizado por este médulo, incluimos técnicas de simplificacién del sistema transiciones y de
las formulas obtenidas en cada paso de este cdlculo. Las primeras fueron implementadas en
ML (dentro del primer médulo) y las segundas utilizando CVC Lite y el probador de teoremas
Isabelle [13] junto con algunas técnicas de simplificacién propias codificadas en ML (dentro del
segundo médulo). La figura 2 muestra un diagrama esquemaético de todo el proceso.

Especificacién y
Guarda a Eliminar

Médulo Generador de Transiciones

!| Generador de Transiciones »| Simplificador

e Invariante Candidato |-= de Transiciones |:

Sistema de Transiciones
e Invariante Candidato

Médulo Verificador de Invariantes

- Simplificador

Punto Fijo v by

Figura 2: Diagrama del Proceso.

i Calculo de - de Férmulas i

A continuacién describiremos los detalles de implementacion de ambos mdédulos.

Generador de Transiciones Este mdédulo genera el sistema de transiciones y el invariante
candidato a partir de una especificaciéon de un problema de regiones criticas condicionales y la
informacién del comando guardado final que se desea eliminar. En su forma més general, un
problema de regiones criticas condicionales puede ser especificado como:

= una secuencia de m programas Sy, - - - , S;,—1 & ejecutarse en exclusién mutua condicional,
= m condiciones By, --- , B;,_1 de ejecucién para los programas anteriores respectivamente,

= un invariante global del sistema I que debe ser mantenido por las ejecuciones de dichos
programas?.

Para simplificar la implementacién del generador de invariantes, vamos a pedir que los
programas Sg, - - - , S;,—1 sean simples asignaciones multiples.

2Las condiciones y el invariante global son redundantes, en el sentido que unas pueden ser obtenidos del otro
de forma mecénica o viceversa. Esta previsto agregar esta funcionalidad en versiones futuras del software.
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A partir de estos datos iniciales, la técnica SBS brinda m nuevos programas SCCl, - - -,
SCC,,_1 tal que, si son ejecutados de forma concurrente, verificaran la propiedad de exclusion

mutua y el invariante global. La figura 3 muestra el esquema de un programa SCC'; generado
por SBS.

sce,
P.sy, ;
if B; — skip
O -B; — bj:=b;+1;
V.sm
P.S,L' ;
bl = bz —1
fi;
Si;

if BoAbyg>0 — V.sg

U Bpn1ANbp_1>0 — V.1
O /\O§j<m_|Bj V bj =0 — \/.Sm
fi

Figura 3: Programa generado por SBS.

Analizando estos programas puede observarse que cualquier proceso comienza una traza de
ejecucién con una operaciéon P y la finaliza en una operacién V. Esto es una caracteristica de
la técnica SBS: seméforos binarios divididos asegura exclusién mutua entre pares de sentencia
P y V, esto es, como maximo un semaforo estd activado en cualquier punto de ejecucion [9].
Ademas, por la regla del dominé [15] podemos asegurar que dindmicamente cada operaciéon V
serd seguida por su correspondiente operacién P (ejecutada por otro proceso) aplicada sobre
el mismo seméaforo. En base a estos hechos, modelamos cada traza de ejecucién posible sobre
cada programa SCC; como una transicién del sistema a generar (con la forma de la ecuacién 1)
y cada locacién identificard que seméforo estd activo (£ = {so, ", Sm}).

Para obtener las guardas v, de cada transiciéon, encontramos la condicién que se debe sa-
tisfacer al ejecutar la traza correspondiente. Estas condiciones vienen dadas por las guardas
en los comandos guardados inicial y final que se evalian al recorrer las trazas. Como, la in-
terpretacion de transiciones requiere que la guarda de cada una sea evaluada con anterioridad,
para obtenerlas propagaremos hacia atras las condiciones de los comandos guardados con el
clésico transformador weakest precondition [10]. Por ejemplo, en el anterior programa SCC;, la
transiciéon desde P.s,, hasta V.sy tendra la guarda +, : B; A wp (S;, Bo A by > 0).

Las asignaciones de cada transicién pueden obtenerse directamente calculando el cambio de
estado producido por la traza correspondiente. Por ejemplo, en el anterior programa SCC, la
transicion desde P.s; hasta V.sg tendra las asignaciones b; := b; — 1; S;; ve := so. En este caso, la
transicion total resultante serd ve = s; A wp (b; :=b; — 1;S;, By Abg > 0) — b; :=b; — 1;5;;
Ve 1= Sp.

Existen problemas de exclusion mutua condicional que requieren agregar ademas en su espe-
cificacién ciertas precondiciones de contorno para algunos programas de la secuencia Sy, - - - , Sp,_1.
Esto sucede por ejemplo en el caso del clasico problema “Lectores/Escritores” [1] donde los pro-
gramas correspondientes a las salidas de los lectores y escritores tienen como precondicion la
existencia de al menos un proceso del mismo tipo ejecutandose. En la especificacion del proble-
ma se pueden agregar estas precondiciones de contorno como r > 0 y w > 0 respectivamente.
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La manera en que incluimos las precondiciones de contorno en el sistema de transicién gene-
rado es fortaleciendo las guardas de las transiciones de los programas que las contienen: si el
programas .S; tiene una precondiciéon de contorno P, tomamos todas las transiciones generadas
a partir de este programa y reemplazamos cada guarda -, por P A 7, en dichas transiciones.

La generacion del invariante candidato se produce en dos pasos: primero se genera el inva-
riante inductivo que asegura la exclusion mutua condicional y después se fortalece el mismo de
forma que capture la imposibilidad de ejecucién de la guarda a eliminar.

Para implementar el primer paso utilizamos el mismo invariante que brinda la técnica SBS:
debido a que asociamos semaforos con locaciones, este invariante sirve perfectamente para el
sistema de transiciones generado y ademads puede demostrarse que es inductivo. Dada una es-
pecificacion de un problema de regiones criticas condicionales dicha técnica genera el invariante
inductivo:

©SBS : /\ Ve = S; = P, (6)
0<i<m
con
Qs 0 BiAb;>0ANT con0<i<m, @sm:(/\ﬂijbj:O)/\[
0<j<m

e I el invariante global de la especificacion.

Para obtener el invariante candidato fortalecemos pgps con la precondicion méas débil (usan-
do el transformador wp ) de la guarda a eliminar negada, sobre la trazas que llegan a dicha
guarda. Con esto, el invariante candidato resultante denotard la imposibilidad de ejecucion de
las trazas involucradas. Por ejemplo, si queremos eliminar la guarda OBy A b > 0 (para algin
k€ {0,---,m—1}) en el programa S;, el invariante candidato ¢ seré:

¢: wspp N Fry N F;

con
Fp: ve=s8n, AN Bi — wp.S;. (=B V b, =0)

Fi: ve=s; — wp.(bj:=b;—1;5;). (—By V b, = 0)

siendo F;, el fortalecimiento correspondiente a la traza que comienza en el comando P.s,, y F;
el correspondiente a la traza que comienza en P.s;, ambas terminando en la guarda a eliminar.
Ademas, el modulo efectia simplificaciones en el conjunto de transiciones resultantes. Por
ejemplo, una de estas consiste en la eliminacion de la transicién envuelta en la guarda a eliminar.
Para una descripcién detallada de las mismas y sus demostraciones de correccion remitirse a [4].
Cabe aclarar que, en la implementacién del mddulo, las locaciones se representaron con

nimeros enteros (£ = {0,--- ,m}) y usando el resultado en la ecuacion 2 (pagina 5) las formu-
las se almacenaron en arreglos indexados en L: en general una férmula ¢(z, vc) € F serd repre-
sentada por [¢o(Z), -+, dm(T)] v para el caso particular del invariante psps su representacién

serd [ps,, -, Ps,, |- Este diseno estuvo inspirado en el trabajo [17].

Verificador de Invariantes Este médulo toma el sistema de transiciones generado junto
con el invariante candidato més una condicion inicial inicial © y verifica el invariante.

Dadas las formulas ¢ y ¢ (ambas representadas como arreglos) implementamos el operador
B (ecuacion 4) como muestra la figura 4 (parte izquierda).

En cada iteracién la funcién calcula el conjunto {7 € 7 : [, = i} (conjunto de transiciones
que parten de i) y el resultado es obtenido utilizando la ecuacién 3. La funcién R-simplify
hace simplificaciones en las formulas y siempre devuelve férmulas equivalentes. Esta funcién
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function B(¢, 7T, ) function backPropagation(¢, 7, k)
for i€ L do o :=|True,--- , True| ;
Ti={reT:l=1i}; i:=0;
@'li] = dli] N Nrer, W (T, 0l17]) while i < k do
O'[i] :== R-simplify(¢'[i]) ; if O — B(¢,7,¢) then
end for return unsat(B(¢, 7, ¢)) ;
return ¢’ ; else if |= ¢ — B(¢,7,¢) then
return converge(y) ;
else
0 =B, T,p) ;
ii=1+1;
end if
end while
return noconverge(y) ;

Figura 4: Programas del Verificador de Invariantes

estda implementada utilizando CVC Lite y técnicas de simplificacién propias. Para més detalles
referirse a [4].

La funcién backPropagation (figura 4 parte derecha) realiza el cdlculo de punto fijo utili-
zando el operador B. La misma consta basicamente de un bucle donde se calculan las férmulas
©® de la ecuacién 5. La variable ¢ almacena estos valores. En cada paso de iteracién, si la
férmula © — B(¢, T, ¢) no es satisfacible (chequeando £ © — B(¢, T, ) con CVC Lite) la
funcién devuelve el valor unsat(B(¢, T, ¢)) indicando que el candidato ¢ no es invariante (ver
seccién 3). Si esto no sucede, el programa verifica si se ha llegado al punto fijo chequeando
E o — B(¢,7,¢) (también con CVC Lite). Si esto sucede se devuelve el valor converge(y)
el cual almacena dicho punto fijo. En otro caso se almacena el resultado del operador B. El
programa ejecuta a lo sumo k iteraciones, devolviendo el valor noconverge(p) en el caso que se
alcance este limite, indicando que no se pudo decidir la invariancia de ¢.

5. Resultados

El procedimiento desarrollado fue aplicado a diversos ejemplos clasicos de la programa-
cién concurrente. Los ejemplos considerados fueron Semaéforos Generales (implementacién de
semaforos generales con binarios), Productor/Consumidor (Productor/Consumidor que inter-
cambian elementos por medio de un buffer acotado), Productor/Consumido Goloso (idem pero
consumiendo de a 3 elementos), Productor/Consumido Goloso M (idem pero consumiendo de
a m elementos con m una constante) y Lectores/Escritores. La formulacién de estos proble-
mas puede encontrarse en [1, 16, 9, 4]. El software méas las especificaciones de entrada para los
ejemplos pueden encontrarse en http://www.cs.famaf .unc.edu.ar/~damian/publications/
sbdinv/programs/programs.tgz.

El procedimiento encontré todas las guardas que se podian eliminar (los resultados son los
mismos que los obtenidos en la literatura) y en tiempos breves (algunos segundos) para todos
los casos, excepto para la eliminacién de una guarda en el problema de Productor/Consumidor
consumiendo de a m elementos. Notar que este problema es una generalizaciéon de los dos
anteriores, en los cuales el método terminé exitosamente. Haciendo el célculo del punto fijo a
mano y con la ayuda del mismo software (el software permite ver las formulas ¢ en cada
iteracion), se puede deducir que las férmulas de la ecuacién 5 claramente no convergen en un
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numero finito de pasos.

Los resultados fueron obtenidos utilizando una PC con procesador Athlon XP de 1400 MHz.
y 256 MB de memoria RAM. El detalle de los mismos (guardas que se pudieron eliminar, run
time, cantidad de iteraciones, etc.) puede encontrarse en [4].

6. Conclusiones y Trabajos Futuros

Las regiones criticas condicionales son un patrén de alto nivel para la programacion concu-
rrente. La mayor parte de los lenguajes de programacién no provee este tipo de construcciones
como primitivas debido a que son dificiles de implementar de forma eficiente. Este trabajo
muestra un método para optimizar automdaticamente implementaciones de regiones criticas
condicionales realizadas mediante la técnica SBS. Dado que muchos problemas concurrentes
pueden ser resueltos con estas construcciones, el método puede ser muy 1til a la hora de crear
compiladores que implementen regiones criticas condicionales.

En este trabajo se prob¢ la eficiencia del procedimiento sobre algunos problemas clasicos de
concurrencia. Si bien no se dispone de una caracterizacion de los problemas para los cuales el al-
goritmo de propagacion converge, este funciona bien para una gran cantidad de ejemplos. En su
estado actual, el algoritmo podria ser aplicado para la optimizacién de programas simplemente
limitando el nimero de pasos usando alguna constante que podria determinarse empiricamente.
Si bien esto puede dejar fuera programas convergentes, este fenémeno no necesariamente puede
ser resuelto en general, dado que el algoritmo tiene que chequear también implicaciones en la
aritmética, lo cual no siempre es decidible.

El algoritmo puede mejorarse usando widenings e interpretacién abstracta [17, 5, 7] para
los casos en los cuales no converge. Hasta el momento solo se intentd utilizar interpretacién
abstracta sobre el dominio de los poliedros convexos [8]. Con este método solo se encontraron
invariantes més débiles que los obtenidos mediante la técnica SBS (ecuacién 6) lo cual no
permite realizar nuevas simplificaciones. Quedan pendientes para futuros trabajos el empleo de
otros dominios de interpretacién abstracta.
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