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Introduction

Les opérations classiques de transformations de programmes logiques (plia-
ge, dépliage, ...) préservent la sémantique des programmes au sens du plus
petit modele de Herbrand ([TS84)) et au sens de l’ensemble des substitutions-
réponses ([KK88]). Ces transformations ne peuvent pas étre appliquées direc-
tement a des programmes écrits en Prolog complet (avec des effets de bord),
car elles ne préservent pas ’équivalence opérationnelle des programmes.

Nous avons donc défini une équivalence opérationnelle associée au compor-
tement “observable” des programmes. Cette équivalence nous permet de traiter
les programmes réels. Nous avons ensuite étudié les transformations préservant
une telle équivalence. Puis notre travail s’est divisé en deux parties:

— loptimisation de programmes Prolog complet, en les manipulant par
nos transformations et en utilisant des informations sur les programmes
provenant d’un analyseur statique;

— l'utilisation des transformations de programmes comme outils de preuve
pour la validation de méta-programmes.

Equivalence opérationnelle pour Prolog avec effets de bord L’idée
principale est de garder une équivalence entre programmes prolog au sens des
interpréteurs standards (non-équitables, en profondeur d’abord et de gauche
a droite). Deux programmes sont dits équivalents s'ils ont les mémes solu-
tions, dans le méme ordre, jusqu’a la premiere branche infinie. Cela étend les
sémantiques logiques et dénotationnelles pour les interpréteurs standards.

Pour obtenir une telle équivalence, nous devons définir une sémantique
opérationnelle pour les effets de bord. Nous considérons que les lectures et les
~ écritures se font sur un ruban infini d’un c6té, et qu’il y a un ruban pour chaque
source (entrée/sortie standards ou sur fichiers). La téte de lecture est accessible
en exclusion mutuelle pour l'utilisateur et le programme, et elle se déplace
apres chaque lecture ou écriture, toujours vers le coté infini. Deux programmes
équivalents doivent avoir les mémes rubans a la fin de leur exécution.

Nous étudions d’abord les transformations de programmes classiques et les
modifications qui doivent leur étre apportées pour qu’elles préservent 1’équi-
valence opérationnelle forte. Puis nous élargissons ce travail, d’une part en



4 Introduction

étudiant de nouvelles transformations proposées dans la littérature ([GB90]),
d’autre part, en étudiant la maniére d’inclure des informations de typage a
I’intérieur d’un programme Prolog.

Vers une évaluation partielle guidée par interprétation abstraite L'i-
dée est de créer un systeme qui allie transformations de programmes (évalua-
tion partielle proprement dite) et analyse statique. Le systéme consiste en trois
étapes: ’élimination des prédicats prédéfinis avant ’analyse statique; I’analyse
statique (cette phase n’est pas traitée dans ma thése); I'incorporation des in-
formations provenant de ’analyseur dans le programme Prolog complet initial
et les transformations sur ce programme:

— Elimination des effets de bord

Si on considére Prolog complet, les propriétés de terminaison, détermi-
nisme et ’ensemble des succes ne sont pas préservées par instanciation.

Nous voulons donc en méme temps éliminer les prédicats a effets de bord
pour fournir a 'interprétation abstraite des programmes écrits en Prolog
pur, et préserver certaines propriétés qui sont calculées par 'interpréta-
tion abstraite.

Nous avons restreint notre étude aux cut, read, write, assert et re-
tract, car:

1. beaucoup de prédicats prédéfinis comme bagof, if-then, if-then-
else peuvent étre simulés a partir du cut, du assert et du retract
(comme la négation par 'échec);

2. les prédicats comme var, functor, ...sont déterministes et leur
comportement est similaire, a notre sens, au comportement du pré-
dicat write.

Deux transformations sont appliquées. La premiere ajoute des faits au
programme: read(X), write(X), cut et retract(rule) pour chaque
regle du programme, ce qui annule les effets de bord de ces prédicats.
La seconde ajoute au programme toutes les regles qui font ’objet d’un
assert. Ces deux transformations suffisent a garder nos propriétés.

— Transformation de programmes spécifiés

Notre systéme n’est pas congu pour une interprétation abstraite parti-
culiere, mais est générique. Nous avons donc défini les propriétés mini-
males requises sur les informations fournies pour qu’elles puissent étre
intégrées a notre systéme. Ces propriétés (comportant la propriété de
solution compactness) étant proches de celles décrites dans le cadre de
CLP par Jaffar et Lassez ([JL86]), nous avons étendu notre cadre a celui
de la programmation logique avec contraintes.
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Les informations sont manipulées comme des contraintes. Elles ne cor-
respondent pas a des conditions requises pour obtenir un succes, mais a
des conditions qui sont vérifiées pendant 'exécution.

Dans un programme spécifié, un littéral a plusieurs schémas d’appels.
Certains de ces schémas peuvent étre déterministes. Pour appliquer cer-
taines de nos transformations, comme le dépliage déterministe, une regle
doit étre partitionnée en deux: une regle avec les schémas d’appels dé-
terministes, I’autre avec les non-déterministes. Ainsi, pendant ’étape des
transformations de programmes, certaines regles sont dupliquées, et spé-
cialisées pour certains schémas d’appels: c’est une sorte de typage de
regle.

Une implémentation de notre systéme est en cours. Elle est réalisée par rap-
port a l'interprétation abstraite proposée par Christophe Lecoutre [LDL92b,
Lec94].

Méta-interprétation Les transformations de programmes que nous avons
étudiées nous ont permis de valider le vanilla méta-interpréteur et un méta-
interpréteur quasi-itératif constitué de deux clauses binaires et d’un fait clos.
Par des codages de ce méta-interpréteur, nous obtenons des résultats d’indéci-
dabilité de 'arrét et du vide pour des classes simples de programmes logiques.

Plan de la thése

La these s’articulant autour de la notion d’équivalence opérationnelle forte
(e.o.f.) et des transformations la préservant, j’ai opté pour une présentation
séparée des deux axes qui en découlent. Le noyau central est développé dans le
chapitre 1, son utilisation pour ’optimisation de programmes est contenue dans
les chapitres 2 et 3, tandis que 1’utilisation des transformations de programmes
comme outils de preuve dans le cas des méta-interpréteurs est présentée dans
le chapitre 4. J'ai donc essayé autant que possible de permettre une lecture
distincte des deux axes:

Chapitre 2 . Chapitre 3

Préliminaires _____,.  Chapitre 1 <t/ou
Chapitre 4

Préliminaires Les préliminaires sont une présentation rapide et informelle
des bases de la programmation logique. Cette partie nous sert surtout a fixer
de maniere précise les notations et le vocabulaire que nous emploierons par la
suite.
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Une équivalence pour les programmes logiques Le premier chapitre
contient le “noyau central” autour duquel s’est développée la these. Nous pré-
sentons 1’équivalence opérationnelle que nous considérons, et les transforma-
tions de programmes qui la préservent. L’équivalence est basée sur la conser-
vation de la structure de ’arbre SLD d’un programme construit avec la regle
de choix standard, et les transformations que nous étudions sont principale-
ment des restrictions sur les techniques bien connues de pliage/dépliage. Nous
étudions également une variante d’une technique proposée par Gallagher et
Bruynooghe ({GB90]) et nous montrons qu’il s’agit en fait d’une utilisation
séquentielle des opérations de pliage, dépliage et définition.

Transformations de programmes logiques Le second chapitre est une
présentation du cadre dans lequel se situe notre approche des transformations
de programmes logiques. Dans ce chapitre, nous essayons de dégager 1’état ac-
tuel de la recherche dans ce domaine, ainsi que les nombreux problémes qui
restent posés. Nous nous intéressons d’abord aux travaux portant sur la correc-
tion des transformations, puis aux heuristiques d’optimisation de programmes.

Vers une évaluation partielle guidée par interprétation abstraite Le
troisieme chapitre présente notre approche de 'évaluation partielle de pro-
grammes Prolog complet, i.e. avec effets de bord. Les prédicats prédéfinis im-
posent beaucoup de restrictions sur les transformations applicables. Néanmoins
ils sont inévitables si on veut traiter des programmes réels. Pour compenser
ce probleme, nous proposons d’intégrer aux programmes manipulés des infor-
mations sur leur comportement. Ces informations peuvent provenir du pro-
grammeur ou d’un logiciel d’analyse statique des programmes logiques. Nous
présentons donc un systéeme capable de manipuler de tels programmes “typés”.

Méta-interprétation et transformations de programmes Le dernier
chapitre propose un méta-interpréteur quasi-itératif pour Prolog pur. A Taide
de nos transformations de programmes, nous montrons que ce méta-interpré-
teur et le Vanilla-interpréteur sont équivalents (au sens de I’e.o.f.) au pro-
gramme qu’ils interprétent. Par codage de ce méta-interpréteur, nous obte-
nons des résultats d’indécidabilité de I’arrét et du vide pour certaines classes
de programmes a une clause ternaire ou a deux clauses binaires.
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Dans ce chapitre, nous rappelons brievement (et informellement) quelques
notions, définitions et propriétés essentielles de la programmation logique et
de la programmation logique avec contraintes. Ces rappels nous permettront
de fixer les notations utilisées par la suite.

Programmation logique

Tous les résultats classiques qui sont énoncés ici sont présentés sans dé-
monstration. Les principaux ouvrages qui nous ont aidés pour la rédaction de
ce chapitre sont [L1o87], [Apt90] et [Del87]. Nous présentons surtout les pro-
grammes logiques définis: ils sont restreints syntaxiquement aux clauses de
Horn, mais leur puissance de calcul est compléte (ils ont la méme puissance
de calcul que les machines de Turing [Tar77]). Dans les chapitres concernant
notre travail, nous ne nous intéressons qu'a cette catégorie de programmes.
Les programmes logiques normaux et la SLDNF-résolution sont simplement
évoqués.

Syntaxe

Un langage du premier ordre, donné par un alphabet, est défini comme
I’ensemble de toutes les formules bien formées construites sur cet alphabet. Un
tel alphabet consiste en sept catégories de symboles:

1. des variables que 'on notera par des caracteres majuscules X,Y, W, Z,
...(représentées par ’ensemble V);

2. des constantes qui sont des symboles de fonctions d’arité nulle, que ’on
notera a, b, ...;

3. des symboles de fonctions munis d’une arité (non nulle), notés f,g,...;

4. des symboles de prédicats munis d’une arité, notés p, q,r,...(représentés
par l'ensemble P);

5. les connecteurs logiques =, A, V,— et «;

-
{
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6. les quantificateurs 3 et V;

7. les symboles de ponctuation (", )", et ”,”.

Seules les quatre premiéres catégories varient d’un alphabet & I’autre. Tous
les caracteres utilisés pour noter une variable, une constante, un symbole de
fonction ou de prédicat peuvent éventuellement étre indicés ou avoir un ’ ou
un ". L’ensemble réunissant les symboles de fonctions et de constantes sera
noté F.

On définit maintenant la notion de terme et d’atome. Toute variable,
toute constante est un terme, et, si f est un symbole de fonction d’arité n
(n > 0), et si t1,15,...1, sont des termes, alors f(t;,%3,...%,) est un terme.
Si t est un terme sans variable, alors on dit que t est un terme clos. De la
meéme fagon, si p est un symbole de prédicat d’arité n, et si t),t,...1, sont
des termes, alors p(t,1s,...1,) est un atome. Si A est un atome sans variables,
on dit que A est un atome clos.

Par la suite, les termes seront notés £, 1, ... et les atomes seront notés A, B,

. avec éventuellement indices et exposants. { représentera un n-uplet de
termes. T ermes(F, V) représentera |'ensemble des termes et Atomes(P, F, V)
I'ensemble des atomes (nous les noterons souvent seulement 7 ermes et Ato-
mes). Nous nous munissons de la fonction Var: Atomes — 2Y qui retourne
I’ensemble des variables d’un atome. Cette fonction est également définie sur
T ermes.

Une formule bien formée est définie inductivement par:

— si Aest un atome, alors A est une formule (on dira une formule atomique);

~ si F et G sont des formules alors (F), =F ("non F”), FAG ("F et G”),
FVG(”FouG"), F - G ("Gsi F",souvent noté G « F), F « G

("F ssi G”) sont des formules;

— si F est une formule et X une variable, alors 3X F ("il existe X tel que
F") et VXF ("pour tout X, F") sont des formules.

Un littéral est un atome ou la négation d’'un atome. Un littéral positif
est un atome, un littéral négatif est la négation d’un atome. Nous pouvons
maintenant définir (syntaxiquement) un programme logique:

Définition 1 Une clause est une formule de la forme
VX1, Xy X (L V Lo V... L)

ou chaque L; est un littéral et X, X,,... X, sont toutes les variables apparais-
sant dans L,V ...VL,. .
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Une clause définie est une clause qui contient exactement un littéral po-
sitif. Une clause unité est une clause définie qui ne contient aucun littéral
négatif. Un but défini est une clause qui ne contient aucun littéral positif.
Une clause de Horn est une clause définie ou un but défini. Un programme
défini est un ensemble de clauses définies. Par souci de simplicité, nous appelle-
rons programme logique un programme logique défini, sauf précision contraire.

Nous noterons une clause de Horn de la forme Ag V —A4; V...-A, (avec
n 2 0) par Ag «— A, A;,... A, et une clause de la forme -4, V...—A, par
+— A, Ay, ... A,. Nous appelerons souvent régle une clause de Horn sous cette
forme. La téte d’une clause désignera alors ’atome a gauche du symbole «, et
le corps désignera la liste des atomes a sa droite. Dans nos exemples écrits en
Prolog, nous adopterons la syntaxe d’Edinburgh: A0 :- A1,A2,...An. ou:-
Al,.. .An.

Modéeéles de Herbrand et opérateur de conséquence im-
meédiate

La sémantique logique d'un programme P est donnée par I’ensemble des
conséquences logiques de P. Lorsqu'on pose le but — B a P, ce qui nous in-
téresse est de savoir si on peut déduire B de P, autrement dit si B est une
conséquence logique de P. Les systémes de résolution travaillent par réfuta-
tion, en utilisant le principe de résolution de Robinson [Rob65]. Le but — B
(autrement noté —B) est ajouté a P. et le systéme en déduit une contradiction
en dérivant la clause vide: P U {-~B} est insatisfiable.

Définition 2 La clause vide, notée O, est la clause ayant une cons€quence
et un antécédant vides. Elle exprime une contradiction.

On présente maintenant les notions d’interprétation et de modéle de Her-
brand.

Pour donner une signification vraie ou fausse 4 une formule, il faut don-
ner une signification aux symboles de cette formule. Les quantificateurs et
les connecteurs ont une signification fixée, mais celle des variables, termes et
atomes est libre. Pour certaines des interpreétations possibles d'une formule, la
formule représente une expression vraie. Ces interprétations particuliéres sont
des modéles de la formule. Une catégorie importante en programmation logique
est la catégorie des interprétations de Herbrand.

Soit P un programme (logique), I'univers de Herbrand de P, noté Up,
désigne I’ensemble des termes clos que ’on peut construire a partir des sym-
boles de constantes et de fonctions qui apparaissent dans P (s’il n'y a pas
de constantes, on rajoute un symbole spécial pour clore les termes). La base
de Herbrand de P, notée Bp, désigne I’'ensemble des atomes clos construits a
partir des symboles de prédicats qui apparaissent dans P, et des éléments de
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Up. Une interprétation de Herbrand pour P est un sous-ensemble de Bp
dont les éléments sont assignés a la valeur vrai. Les éléments qui ne sont pas
dans 'interprétation sont assignés & la valeur faux.

Un modeéle de Herbrand pour P est une interprétation de Herbrand
pour P qui est un modele de P. ]l est intéressant de se ramener a la catégorie
des modeles de Herbrand, car:

Proposition 1 Soit P un ensemble de clauses. Si P a un modéle, alors P
a un modéle de Herbrand, et P est insalisfiable ssi P n’a pas de modéle de
Herbrand.

On obtient encore des propriétés plus fortes dans le cas des programmes
logiques (définis):

Proposition 2 Soient P un programme défini et {M;};eg (E C IN) un en-
semble non vide de modéles de P. Alors N;egM; est un modéle de Herbrand de
P.

Tout programme défini P admet Bp comme modele de Herbrand. Donc
pour tout programme défini, I’ensemble de ses modeles de Herbrand est non
vide, et l'intersection de ces modeles est un modele de Herbrand de P. Ce
modele est le plus petit modele de Herbrand de P, noté Mp. Ce modéle a la
caractéristique importante de correspondre a ’ensemble des atomes clos qui
sont conséquences logiques de P. Il fait le lien entre sémantique logique et
déclarative.

Théoréme 1 [vEK76] Soit P un programme défini.
Alors Mp = {A € Bp| A est une conséquence logique de P}.

On définit maintenant 'opérateur de conséquence immeédiate qui relie sé-
mantique déclarative et sémantique dénotationnelle des programmes logiques.

Soit P un programme défini, alors 257 est I’ensemble de toutes les interpré-
tations de Herbrand de P, c’est-a-dire ’ensemble de tous les sous-ensembles
possibles de Bp. 287 forme donc un treillis complet muni de P’ordre partiel
C (U'inclusion ensembliste), son plus grand élément est Bp, et son plus petit
élément est 0.

Définition 8 [vEK76] Soit P un programme défini. L’application Tp : 287 —
2BP est définie par: soit I une interprétation de Herbrand, alors

A~ A, ... A, est une instance sans variable }

Tp(I) = {A € Bp d’une clause de P et {A;,...An} C 1
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Cet opérateur est monotone, continu pour les programmes définis. Pour un
programme défini P, un modele de Herbrand de P est une interprétation de
Herbrand de P notée I telle que Tp(1) C I. Enfin, cet opérateur donne une
caractérisation en terme de point fixe du plus petit modele de Herbrand d'un
programme. On garde la notation anglaise lfp (least fizpoint) pour le plus petit
point fixe.

Théoréme 2 [vEK76] Soit P un programme défini.
Alors
Mp= lp(Tp)=TpTw

Substitutions, unification

Une substitution 6 est un ensemble fini { X, /t,,...X,/t,}, ot les X; sont
des variables distinctes et les ¢; des termes distincts. € est une substitution close
si tous les t; sont des termes clos, et @ est un renommage si tous les t; sont des
variables distinctes entre elles. La substitution donnée par § est la substitution
identité. On notera les substitutions 6, 7,0,...

Une substitution peut s’appliquer a un terme, un atome ou une clause:
I’application de 6 a A consiste a remplacer dans A chaque occurrence d’'une
variable X; par t,, et on note le résultat 6 A. Une substitution 6 est ide mpotente
si 860 = 6. Soient 6 une substitution, et V un ensemble de variables, on note
0 TV la restriction de @ aux variables de V.

Soient t; et t, deux termes, {5 est une instance de t,, noté t, < {; s’il existe
une substitution 6 telle que 6t; = t, (on dit aussi que ¢, filtre t3). Sit; < ¢,
et t; < t;, on notera t; ~ t5, c’est-a-dire t; et f, sont égaux a un renommage
pres. La relation d’ordre < est également définie sur les atomes et les formules.

Soient A et B deux atomes, on dit que A s’unifie avec B s’il existe une
substitution 6 telle que 8 A = 0B. 0 est I'unificateur le plus général, noté mgu
pour most general unifier, si pour tout autre unificateur o de A et B, il existe
une substitution 7 telle que 0 = 67. On note AV B = 6A = 6B = C 'unifié de
A et B. Enfin, I'anti-unification de A et B, notée A A B retourne un atome
C tel que

e A<(CetB<C(C
AANB=C&{ o VDatometelqueC£ D, A<Det B<D
. alors C <D

L’ordre < forme un treillis complet sur les termes, modulo ~ (il suffit de
rajouter I’élément L & T ermes). On notera

- glb (pour greatest lower bound) le plus grand minorant d’un ensemble
de termes, représenté par 1'unifié de ces termes s'il existe, par L sinon;

- lub (pour least upper bound) le plus petit majorant d’un ensemble de
termes, représenté par l'anti-unifié de ces termes.
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SLD-résolution

La sémantique opérationnelle des programmes logiques est donnée par la
résolution SLD, basée sur le principe de la résolution de {Rob65]. La résolution
SLD signifie résolution SL pour les programmes Définis, et SL signifie résolu-
tion Linéaire dirigée par une régle de Sélection (Selection rule-driven Linear
resolution for Definite clauses). Cette procédure a été décrite pour la premiére
fois dans [Kow74].

Définition 4 Soient G le but «— A,,...Ap,... A €t C la clause A — B,,-
... By du programme P. Alors G' dérive de G et C en utilisant le mgu 0 et la
régle de sélection S, si les conditions suivantes sont vérifices :

1. A, est latome choisi par S dans G;

2. 0 est le mgu de A et A.m;

3. G est le but — 0(Ay,... A1, B1,... By, Apgr,- .- AL).
G' s’appelle une résolvante de G et C, avec le mgu 6.

En itérant cette procédure, on obtient une dérivation SLD, c’est-a-dire une
séquence de résolvantes Gy, Gy, ... G, avec les mgu’s 6;,6,,...6, (G; est une
résolvante de G;_, avec le mgu 0;). Soit 6 la restriction de 6,0,...6, aux
variables de G. On dit alors que G a une dérivation de longueur n avec une
substitution-réponse partielle 6, et une résultante Gy — G, (sin = 0, la
résultante est Go « Gp). Si la dérivation SLD est finie, et que la derniére
résolvante est la clause vide, alors c’est une réfutation pour Gy, et 0 est la
substitution-réponse pour Gy et P.

La regle de sélection d’atome est la regle qui choisit ’atome a dériver a
chaque pas de résolution. Etant donnée une telle régle S, on peut construire
pour un programme P et un but Go 'arbre SLD de toutes les dérivations
possibles. La racine est Gy, chaque nceud est étiqueté par une résolvante, et les
arcs qui atteignent ces résolvantes sont étiquetés par les mgu’s correspondants.
Une feuille de ’arbre est soit la clause vide (la branche est une réfutation),
soit une résolvante telle que ’atome choisi ne s'unifie avec aucune des tétes de
regles de P (la branche est une dérivation échec).

‘Soit P un programme logique. On définit ’ensemble des succés SS(P)
[AvE82] comme ’ensemble des atomes clos de Bp pour lesquels il existe une
réfutation SLD dans P. SS(P) est souvent utilisé pour définir la sémantique
opérationnelle de P.

Théoréme 3 [AvES82] Soit P un programme défini, SS(P) = Mp.

Enfin, la résolution SLD est monotone: soient P;, P, deux programmes
logiques définis, et A un atome clos, si A est conséquence logique de P;, alors
A est conséquence logique de P, U P,.
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SLDNF-résolution

Un premier probléme avec les programmes logiques définis est la difficulté
a déduire des informations négatives.

Exemple 1
P: couleurprimaire(bleu).
couleur primaire(jaune).
couleur primaire(rouge).

La signification intuitive de ce programme est que —~couleur primaire-
(vert) est vrai. Pourtant, ~couleur primaire(vert) n’est pas une consé-
quence logique de P. On fait alors ’hypothése du monde clos, notée CWA
(Closed World Assumption): soit P un programme, CWA(P) = {-A|A € Bp
et A& Mp}. Avec cette regle d’inférence, on peut déduire tous les littéraux qui
se trouvent dans Mp ou dans CWA(P). Mais cette regle n'est pas applicable
pour la résolution: un littéral peut ne pas appartenir a Mp sans pour autant
que sa résolution soit finie. On définit alors I’ensemble des échecs finis FF(P)
[AVES2]: c’est ’ensemble des atomes clos A de Bp pour lesquels il existe un
arbre SLD de racine A fini et ne contenant pas la clause vide. Si A € FF(P),
alors par la regle de la négation par I’échec [Cla78], ~A peut étre déduit. La
résolution SLD étendue aux programmes logiques définis avec des buts nor-
maur (i.e. avec des littéraux négatifs dans le but) est la résolution SLDNF~
(résolution SLD avec négation par I'échec).

Néanmoins, la puissance d’expression des programmes logiques définis est
limitée du fait de I'impossibilité d’avoir un littéral négatif dans le corps d’une
clause.

Les programmes logiques normaux sont donc des ensembles de clauses de
programmes, c’est-a-dire sans restriction sur le nombre de littéraux positifs
dans les formules. Une clause de programme est de la forme Ay +— A,,... A,.
ou Ag est un atome et ou les A; (1 <1 < n) sont des littéraux (positifs ou
négatifs). On ne peut toujours pas déduire d’informations négatives de ces
programmes, puisque la fleche « est interprétée par “si”. Pour obtenir de
Pinformation négative, on compléte le programme, c’est-a-dire qu'on rajoute la
partie “seulement si” a la définition des symboles de prédicats, et une théorie
de I’égalité. Ainsi, le complété de Clark de notre exemple est

Vz (couleur primaire(r) & (r =bleuV z = rouge V r = jaune))

La résolution SLDNF, est la résolution SLD avec négation par l'échec
pour les programmes normaux. Lors d'une dérivation - notons G le but courant
-, le comportement est le méme si le littéral choisi dans G est un atome, mais
s'll s’agit d’un littéral négatif —A, alors on construit un nouvel arbre SLDNF
de racine la négation de ce littéral (A), et si ce nouvel arbre est un arbre échec
fini, alors la résolvante de G est G — {—A}.
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On notera que la regle d’inférence de la CWA et la résolution SLDNF sont
non monotones (en reprenant I’exemple précédent, il suffit de rajouter le fait
couleur primaire(vert) pour que —couleur primaire(vert) ne soit plus
déductible).

Programmation logique avec contraintes

CLP(X) (CLP pour Constraint Logic Programming), proposé par J.Jaffar
et J.-L.Lassez dans [JL86, JL87] est un cadre formel créé pour intégrer un
mécanisme générique de calcul de contraintes dans la programmation logique
classique. Nous rappelons ici les concepts de base présentés dans [JL86, JL87]
et [Mah92].

Soient S un ensemble de sortes, et £ un ensemble d’opérations (définies par
des symboles de fonctions et de prédicats) munies d’arité sur S. Par souci de
simplicité, on notera ¥ la signature définie par £ et S. Soit V un ensemble infini
de variables. Soit A un S-ensemble (un S-ensemble est un ensemble muni d’une
partition indexée par S). Alors le domaine de contraintes (A, L) est constitué
d’une Z-algebre de termes (ou X-structure) A construite sur A et £, et d'un
ensemble £ des formules du premier ordre exprimables avec ¥ et vérifiant
les conditions de cloture par renommage et conjonction. £ est le plus petit
ensemble contenant les contraintes atomiques et satisfaisant ces conditions.
Les contraintes atomiques sont les formules atomiques qu’on peut construire -
sur £ et V. On appelle A-assignation une application de V dans A. Si 6 est
une A-assignation du terme ¢, on note tf 1'élément correspondant dans A, et
de maniére similaire, si ¢ est une contrainte atomique et § une .A-assignation
de c, alors on note cf la proposition telle que

1. soit A = cf (cf est équivalent a Vrai)

2. soit' A |= —cl (cf est équivalent a Fauz)

Si C est un ensemble (fini ou infini) de contraintes, on dira

1. AECOsiVeeC, Al
2. AE ~(C0 sinon

Lorsque 1) est vérifié, on dira que C est solvable dans A et @ est une
A-solution de C. On notera Solc = {0|0 est une A-solution de C}.

Les domaines les plus courants sur lesquels les contraintes sont définies sont
les arbres finis (X est un ensemble fini ou infini de symboles de fonctions, et A
est I’ensemble des arbres finis (i.e. clos) construits sur £: A = Up), les arbres
rationnels ou les arbres infinis (A est ’ensemble des arbres infinis construits sur
¥), Parithmétique réelle (A= R et £ = {0,1,+,=, x, <, <}), 'arithmétique
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linéaire (sans symbole de multiplication x et A = IF ou A = Q), les domaines
finis (par exemple A = Z et £ = {[m..n}mc<n, +, X, =,#}) ...
Différentes opérations effectuées sur les contraintes sont :

- le test de consistence;

- le test d’implication (étant donnés deux ensembles de contraintes C et

C', est-ce que A = C — C');

- Paddition et I’effacement de contraintes (avec recalcul de la forme résolue
ou canonique); '

- la quantification existentielle des contraintes (pour la projection ou 1’éli-
mination de variables).

Les propriétés suivantes sont les propriétés les plus souvent vérifiées dans
les domaines de contraintes.

Propriétés des domaines de contraintes

Solution compact La X-structure .4 d’un domaine de contraintes est solu-
tion compact si les deux hypotheses suivantes sont vérifiées:

1. chaque élément de A est la solution unique d’'un ensemble fini ou infini
de contraintes:

Vde A, d =Ng¢

2. chaque élément du complément de I'ensemble des solutions d’une con-
trainte ¢ appartient a I’'union de ’ensemble des solutions d un ensemble
fini ou infini de contraintes:

Ve, —¢ = Ug

Une solution compact structure est telle qu’un ensemble infini de contraintes
est insatisfiable ssi un sous-ensemble fini de ces contraintes est insatisfiable.

Cette propriété est nécessaire pour retrouver toutes les bonnes propriétés
sémantiques de la programmation logique (équivalence des sémantiques du plus
petit point fixe, du plus petit modele de Herbrand, de I’ensemble des succes et
des échecs finis). [JL86] ne considerent que les structures ayant cette propriété
(la plupart des domaines de contraintes l'ont : tous ceux cités ci-dessus sont
solution compact).

Indépendance des contraintes négatives  Si ¢y A—c; A... A —c, nlest
pas satisfiable dans A, alors, 3j > 0, ¢o A =¢j n’est pas satisfiable dans A.
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Forme résolue et forme canonique La forme résolue d’une contrainte ¢
est

- fail si la contrainte n’est pas cohérente;
- true si c’est une tautologie;

- une contrainte sémantiquement équivalente dans une forme syntaxique
simplifiée.

La forme résolue d'un ensemble de contraintes peut simplifier certains tests ou
calculs, par exemple le calcul de projection sur un ensemble de variables (cf
3.3).

Deux ensembles de contraintes sémantiquement équivalents peuvent néan-
moins avoir des formes résolues différentes. La forme canonique d’une contrain-
te ¢ est une forme résolue de c telle que toutes les contraintes équivalentes a ¢
aient la méme forme canonique (cela suppose un algorithme de réduction des
contraintes qui n’existe pas toujours).



Chapitre 1

Une équivalence pour les
programmes logiques

“Une des relations les plus importantes entre programmes (quelque soit le
langage de programmation) est la relation d’équivalence. Cette relation est a
la base de la plupart des méthodologies de programmation” [Mah87]. En ef-
fet, lorsque 1'on veut vérifier, comparer, prouver, ...un programme, on est
obligé de tester I’équivalence entre ce programme et les spécifications, l'autre
programme, ou la propriété qui nous intéresse. Mais chaque sémantique d’un
programme induit une nouvelle relation d’équivalence. En programmation lo-
gique, on peut distinguer la sémantique logique (ou déclarative), la sémantique
dénotationnelle (ou fonctionnelle), et la sémantique opérationnelle (ou procé-
durale). La sémantique logique peut par exemple, étre caractérisée par les
conséquences logiques du programme, ou les conséquences logiques du com-
plété de Clark d’un programme, ou ces mémes conséquences mais restreintes
aux modeles de Herbrand; la sémantique dénotationnelle par 'opérateur Tp,
ou par 'opérateur Tp + Id, ou par P’opérateur [P] = UZy(Tp+1d) [Mah87];
tandis que la sémantique opérationnelle peut étre caractérisée par 1’ensemble
des succes SS(P) ou par l’ensemble des échecs finis FF(P).

Comme on I’a vu au chapitre précédent, certaines de ces sémantiques sont
équivalentes (cf. théoreme 2). On pourrait alors se demander pourquoi définir
différentes sémantiques lorsque finalement elles sont identiques? Les différents
cadres de travail choisis fournissent différentes opérations et outils théoriques
pour manipuler les programmes. Pour la sémantique logique, les outils sont
les connecteurs logiques (conjonction, implication, ...), pour la sémantique
dénotationnelle ce sont les opérations comme ’addition et la composition de
fonctions. Ces outils permettent d’exprimer différentes propriétés: par exemple
lunion de programmes par la sémantique logique (conjonction) ou la com-
mutativité par la sémantique dénotationnelle ([P] o [P.] = [P.] o [A]). La
sémantique dénotationnelle formalise le comportement d’'un programme par
des ensembles d’équations, la notion de comportement est vue comme un ob-

17
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jet mathématique. La sémantique opérationnelle modélise un interpréteur, et
peut contenir des détails d’implémentation techniques. La sémantique déno-
tationnelle semble donc un outil mieux adapté pour prouver la correction de
transformations de programmes, tandis que la sémantique opérationnelle per-
met de mieux tenir compte des prédicats extra-logiques.

En effet, les sémantiques habituellement utilisées (plus petit modele de Her-
brand, ensemble des succes et plus petit point fixe de Tp) ne caractérisent ni
les réponses d’un interpréteur Prolog (les substitutions, closes ou non-closes),
ni les prédicats prédéfinis (ou les structures de controle comme le cut) des
programmes Prolog réels. De nombreux travaux (dont nous ne donnons pas
de liste exhaustive ici) ont donc contribué a une meilleure prise en compte
de la réalité du langage Prolog, que ce soit par une sémantique dénotation-
nelle ou opérationnelle (voire méme une approche déclarative dans le cas de
[FLPM89] ou de [Del88]). Debray et Mishra [DM88] présentent une sémantique
opérationnelle et dénotationnelle pour Prolog avec cut, en tenant compte de
la régle standard de parcours de ’arbre SLD (en profondeur d’abord). Ses
deux sémantiques sont équivalentes, et la sémantique dénotationnelle est un
outil qui permet de prouver des transformations utilisées dans I’article de De-
bray et Warren {[DW86] (si le dernier littéral de la derniére clause d’un pré-
dicat est un cut et si cette clause est déterministe indépendamment du cut,
alors on peut supprimer le cut, le deuxieme théoréme étant la transformation
pratiquement inverse). Billaud [Bil91] propose aussi une sémantique dénota-
tionnelle pour Prolog, mais il prend en compte la disjonction, le cut, et les
prédicats d’entrées-sorties. La sémantique de Clark [Cla79] basée sur un uni-
vers de Herbrand étendu aux termes non-clos, ce qui permet de caractériser les
substitutions-réponses d’un interpréteur Prolog, a été étudiée par Deransart,
Matuszyriski et Ferrand [Fer87, DM93], et par Falaschi, Palamidessi, Levi et
Martelli [FLPM89]. Enfin Delahaye [Del88] s’attache & définir une sémantique
dénotationnelle pour les programmes logiques définis avec un interpréteur stan-
dard (en profondeur d’abord, régle de sélection de I’atome & gauche). Par des
opérateurs de conséquences, il définit ’ensemble des succes finis SSP et des
échecs finis FFP obtenus par un tel interpréteur.

Notre approche de la programmation logique est liée a I'utilisation pratique
de Prolog, dans le but de fournir au programmeur une boite & outils compre-
nant, par exemple, un évaluateur partiel, un débogueur, etc...Il faut pour
cela définir une équivalence appropriée a la programmation de programmes
Prolog complet (i.e. avec prédicats prédéfinis, donc effets de bord), ce qui n’est
pas le cas des équivalences que nous venons de citer. Nous proposons donc
une équivalence opérationnelle : deux programmes sont équivalents s’ils ont les
mémes solutions dans le méme ordre, avant la premiere branche infinie. Nous
considérons un interpréteur standard, et notre équivalence permet de prendre
en compte les programmes Prolog complet, i.e. avec des prédicats prédéfinis
et des structures de controle comme le cut. Cette équivalence est proche de



1.1. L’équivalence opérationnelle forte 19

celle considérée par [PP91], bien que leur sémantique opérationnelle ne prenne
pas du tout en compte les prédicats a effets de bord. C’est également une
équivalence semblable qui est conservée par les systemes d’évaluation partielle

Mixtus [Sah91] et Paddy [Pre92a).

Nous présentons d’abord notre équivalence, puis nous étudions des transfor-
mations de programmes qui préservent cette équivalence. Ces transformations
sont essentiellement des aménagements des techniques de pliage/dépliage pro-
posées par H. Tamaki et T. Sato [TS84]. Ce sont des outils aussi bien pour I’éva-
luation partielle (chapitres 2 et 3), que pour la validation de méta-interpréteurs
(chapitre 4), ou méme pour faire un lien entre sémantique opérationnelle et dé-
notationnelle (([DD91]). Comme dans notre deuxiéme partie (chapitre 4) nous
ne nous intéressons qu’au cas de Prolog pur, des extensions a nos transforma-
tions peuvent étre appliquées. Elles sont présentées dans la derniere section de
ce chapitre.

1.1 L’équivalence opérationnelle forte

L’idée principale est de garder une équivalence entre programmes Prolog
au sens des interpréteurs standards (non-équitables, en profondeur d’abord
et de gauche a droite). Deux programmes sont dits équivalents s’ils ont les
mémes solutions, (au sens des substitutions-réponses), dans le méme ordre,
jusqu’a la premiere branche infinie (la plus a gauche dans ’arbre de dérivation).
Cela étend les sémantiques logiques et dénotationnelles pour les interpréteurs
standards.

Pour obtenir une telle équivalence, nous devons définir une sémantique
opérationnelle pour les effets de bord. Nous considérons que les lectures et les
écritures se font sur un ruban infini d’un c6té, et qu’il y a un ruban pour chaque
source (entrée/sortie standards ou sur fichiers). La téte de lecture est accessible
en exclusion mutuelle pour I'utilisateur et le programme, et elle se déplace
apres chaque lecture ou écriture, toujours vers le c6té infini. Le comportement
est analogue pour les assert/retract. Deux programmes équivalents doivent
produire les mémes rubans.

Les arbres de résolution que nous considérons sont les arbres SLD dont nous
avons remplacé les substitutions par des systemes d’équations. Toute branche
d’un arbre de résolution est ainsi étiquetée de systémes d’équations dont I’union
est solvable. La fonction Neeuds-solution, définie sur un programme et un but,
retourne la liste des substitutions-réponses associées aux nceuds étiquetés par
O (ces substitutions sont obtenues en faisant I’union des systemes d’équations
qui se trouvent sur la branche du nceud succes). Enfin la relation d’ordre < sur
les branches infinies et sur les branches succes est donnée par le parcours de
gauche a droite et en profondeur d’abord de I’arbre SLD: “est a gauche de”.
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Définition 5 Equivalence Opérationnelle Forte
Sotent deuz programmes: (I1,,Goaly) et (11;,Goal,), ils sont dits opération-
nellement fortement équivalents si et seulement si:

1. il eziste une bijection 0 :
0 : Neuds-Solution(1l;,Goal;) — Neeuds-Solution(Il;,Goalz)

telle que 0 est compatible avec la fonction mgu, ou Mgu, (respective-
ment Mgu,) est la fonction qui, pour un neud-solution donné du pro-
gramme I1; (respectivement II;), renvoie la substitution-réponse asso-
ciée: Mguy = Mguy 06

2. il existe une bijection @' sur les branches infinies et les branches succes
qui est monotone par rapport @ la relation d’ordre < (0 = @' sur les
branches succés): soient bry et br, deuz branches de dérivation (infinie
ou succes)

bT] S bT‘2 =4 0'(br1) S 0'(br2)

Remarques:

— I’équivalence opérationnelle forte peut étre définie seulement sur un en-
semble de variables. Le seul point modifié est le 1., car on ne considere
que la projection de la fonction Mgu sur I’ensemble de variables;

- deux programmes opérationnellement fortement équivalents ont méme
ensemble de succes SS et méme ensemble d’échecs finis FF. Pour conser-
ver 1’équivalence opérationnelle au sens des interpréteurs standards (les
ensembles SSP et FFP de [Del88]), seule la premiere branche infinie au-
rait besoin d’étre conservée dans le programme transformé. Notre équiva-
lence, 1égerement plus forte, préserve I’arbre SLD de facon plus générale.

1.2 Transformations de programmes préser-
vant I’équivalence opérationnelle forte

Nous présentons ici les modifications a apporter aux opérations de pliage
et dépliage ([TS84]) pour qu’elles préservent notre équivalence. Le chapitre
suivant traite plus en détail des transformations de programmes logiques, mais
pour respecter la forme de notre travail, nous présentons dans ce chapitre le
noyau commun aux deux parties suivantes de la these: les résultats concernant
les liens entre équivalence opérationnelle forte et transformations.

Nous nous restreignons a la classe des programmes Prolog contenant comme
seul prédicats prédéfinis le cut, le read et le write. Un programme Prolog est
pour nous une liste de clauses, et le corps d’une clause une liste d’atomes.
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1.2.1 Définition

Un programme est divisé en deux ensembles non disjoints: I’ensemble des
clauses du programme et 1’ensemble des définitions du programme. Ce second
ensemble est constitué au départ des clauses du programme qui définissent un
symbole de prédicat qui n’apparait jamais dans le corps d’une autre clause.
La transformation appelée définition consiste a ajouter au programme et a
P’ensemble des définitions une clause définissant un nouveau symbole de pré-
dicat (une étape de définition préserve bien siir 1’équivalence opérationnelle
forte puisqu’elle n'intervient pas sur ’exécution du programme). L’ensemble
des définitions est généralement utilisé pour le pliage.

Au fur et & mesure des transformations effectuées sur un programme (plia-
ge, dépliage), I’ensemble des définitions d’un programme n’est plus forcément
inclus dans I’ensemble des clauses du programme.

1.2.2 Dépliage

La définition du dépliage proposée par Tamaki et Sato est tres simple: c’est
une étape de dérivation dans I’arbre SLD, sans restriction sur le littéral choisi.

Exemple 2

a(X,Y) :- bp(X),c(Y).
. b(0).
. b(1).
. c(0).
c(1).

On déplie ’atome c(Y) de la premiere clause, et on obtient :
P p

D W

a(X,0) :- bp(X).
a(X,1) := b(X).
. b(0).
. b(1).
c(0).
c(1).

Les deux arbres de résolutions pour le but :-a(X,Y) apparaissent sur la
figure 1.1. L’ordre des solutions dans le cas du premier programme est [(X=0, -
Y=0), (X=0,Y=1),(X=1,Y=0), (X=1,Y=1)] et [(X=0,Y=0), (X=1,Y=0), (X=0,-
Y=1), (X=1,Y=1)] dans le cas du programme déplié.

DN D W -

Cette transformation ne préserve pas 'ordre des solutions. Plus de con-
traintes sont nécessaires:

— soit le littéral déplié s’unifie uniquement avec une téte de regle (dépliage
déterministe);
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a(Xx,Y) a(X,Y)
| =\
b(X),c(Y) b(X) b(X)
x=y \=1 x=y x=\ x=y x=\
c(Y) c(Y) o Do o
Y=}/ Y=\ v=}/ Y=\
u] D O o

FiG. 1.1 - : exemple 2

- soit le littéral déplié est le premier littéral (en parcourant le corps de la
clause de gauche a droite) qui n’est pas strictement déterministe.

D’autre part, pour tenir compte des prédicats a effets de bord, la clause dé-
pliante ne doit pas contenir de cut [VD88]. Changer le niveau d’appel d’un
cut dans un arbre SLD modifie entierement son comportement : en particu-
lier, si la clause dépliante contient un cut, le dépliage remonterait le cut dans
I'arbre SLD, et risquerait d’élaguer des branches (et donc éventuellement des
solutions).

Exemple 3
Soit le programme suivant :

a(X) :- b(X).
. a(e).

. b(a) - 1.

. b(b).

B W N -

Si on déplie le premier atome de la regle 1, on obtient :

a(a) :- 1.
a(b).
a(e).
. b(a) - 1.
. b(b).

G D WN

Pour le but :-a(X) le premier programme fournit deux solutions {X=a;-
X=c}, tandis que le second programme ne donne plus qu’une solution {X=a}
(cf. figure 1.2).
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a(Xx) a(X)

/N X

b(X) o !

/X |
|

O

FiG. 1.2 - : exemple 3

Enfin, derniére restriction, 'instanciation de la regle résultant du dépliage
ne doit pas étre effectuée sur toute la regle:

Exemple 4
Soit le programme suivant :

a(X) :=- b(X),!,c(X).
. b(a).
. b(v).
c(b).

W N

Si on déplie c(X) dans la regle 1, on obtient:

a(b) :- b(b),!.
. b(a).
. b(b).
c(b).

D wN -

Pour le but : -a(X) le premier programme échoue, tandis que le second donne
une solution {X=b}.

L’instanciation ne doit pas étre propagée a gauche du littéral déplié. Cette
restriction peut étre levée dans le cas de Prolog pur (cf. section 1.3) tout en
préservant I’équivalence opérationnelle forte.

Définition 6 Dépliage en téte
Soient P un programme Prolog, C une clause de P et B un atome du corps

de C.
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C peut étre déplice par rapport @ B si chaque atome devant B dans le
corps de C s’unifie avec au plus une clause, qui de plus est une clause unité.
Les prédicats prédéfinis sont interdits a gauche de B.

Sotent Cy, Cy, ..., Ck des clauses de P, et By, B;, ... By leur téte, telles

que

— chaque B; peut s’unifier avec B par le mgu 6,;

- Cy, Cy, ... Cx ne contiennent pas de cut.

Alors la clause C est remplacée par les clauses C'y, C'y, ... C'k (dans cet
ordre). Chaque C'; est obtenu en insérant devant B dans C l’égalité B = B;,
puis en remplacant B par le corps de C; dans C.

C est appelée la clause dépliée, et C; les clauses dépliantes.

Exemple 5

Le programme suivant est le méta-interpréteur Vanilla:
Vi 1<i1<n
l.i. rule([la;,bi; ...bind).

2. solve([]).
3. solve([A;,A,IB]) :- solve([A;]), solve([A,IB]).
4. solve([A]) :- rule([AIB]), solve(B).
En dépliant le premier atome de la regle 4, on obtient :
Vi 1<:1<n
l.e. rule(fa;,biy ...bin,J).

2. solve([]).
3. solve([A;,A;|B]) :- solve([A;]), solve([A,;IB]).

Vi 1<:<n
4.1. solve([A]) :- A = a;, solve([b;; ...b;,]).

Proposition 3 Le dépliage en téte préserve l’équivalence opérationnelle forte.

Preuve

1. Bijection sur les nceuds-solution et conservation des substitutions-répon-

-

ses.

Le dépliage en téte est équivalent a la dérivation durant la résolution
SLD du programme original de I’atome choisi (B; dans la définition) en
priorité par rapport aux autres littéraux de la regle, avant de reprendre la
dérivation standard. Ce comportement est donc similaire a effectuer une
permutation sur les atomes (en placant B; en téte de la regle). Comme
les atomes a gauche de B; ne sont pas des prédicats prédéfinis, par le
switching lemma [L1087], on a la conservation des substitutions-réponses
(et donc la bijection sur les nceuds-solution).
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2. Ordre des solutions

Nous fixons d’abord les notations. (T, G) représentera un couple arbre de
résolution-but (T représente I’arbre correspondant au programme P, et
T celui correspondant au programme P;). Dom(T,G) est I’ensemble des
chemins de T (représentés par les regles qui les composent). T'(m) est le
sous-arbre accessible & partir de la racine par le chemin m dans T, et
T'[m] est P’étiquette du noeud accessible & partir de la racine par m dans
T. Enfin, on note Domg(T,G) ’ensemble des chemins m appartenant a
Dom(T,G) tels que T[m] = 0.

Soient Py un programme Prolog, et P, le programme résultat d’un dé-
pliage en téte dans P,. Soient N le numéro de la regle dépliée dans P,
et Ny,... N les numéros des k regles dépliantes. NNy,... NN sont les
numéros des versions dépliées de N. Les clauses NN; sont insérées dans
P, exactement a la place de N. w est le chemin de dérivation de tous les
atomes a gauche de ’atome déplié ayant pour départ n'importe quelle
instance de la téte de la regle de N (il n’y a qu’un seul chemin puisque par
hypothése les littéraux a gauche de l’atome déplié sont déterministes).
Soit G un but.

(a) Fonction de transformation du dépliage en téte

La fonction é, de Dom(Ty,G) vers Dom(T,,G), est la fonction qui
modifie les chemins selon les regles du dépliage en téte:
i. m €Dom(Ty,G)et Ngm = é(m)=m
ii. On considere le cas d'un dépliage de N par rapport a N;, pour
1<j<k
6(N.w.N;) = NN;.w par application de la définition du dépliage
en téte
ili. pour w; facteur gauche de w, quel est le résultat de 6(V.w;. fail)?
En appliquant la définition du dépliage en téte, on remplace la
regle de N par k regles NN; dont la téte et le corps jusqu’au
littéral {B = Bj;} sont identiques.
- s0it wy #Fw
Si la régle N a pu étre utilisée dans Py, alors toutes les
regles NN; ont pu I’étre dans P, et I’échec survenu avant
{B = B;} dans P, s’est également produit dans P;. On
obtient donc
§(N.wy.fail) = {NN;.w.faillj € [1,k]}
- soit wy = w
C’est le but qui est une instance de B, notée B, qui ne s’est
s’unifié avec aucune des tétes de regles de N;. L’équation
{B = B,} n’est donc pas solvable, et ce littéral tombera
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en échec quand on tentera de le résoudre dans une clauses
NN;. On obtient donc
8(N.wy.fail) = {NN;w;.fail|j € [1,k]}

(b) Conservation de I’ordre des solutions

On s’intéresse uniquement maintenant aux transformations des élé-
ments de Doma(To,G). On sait par 1. qu’il y a bijection entre les
feuilles de Domq(T,,G) et de Domg(Ty,G), et par 2.(a) que ces

chemins sont transformés par la fonction 4.

Il suffit de montrer que pour m,m’ €Dom(Ty,G), et m, m' de la
forme N.w.N; (1 <j < k)outelsque NgmouN ¢ m’, on a bien:
m < m' = é§(m) < §(m’). La relation d’ordre < est celle utilisée
dans la définition de 1’équivalence opérationnelle forte (m < m/'
signifie “m est @ gauche de m'”).

(Si 6 conserve l'ordre des solutions, alors le dépliage en téte conserve
l'ordre des solutions). On suppose maintenant que m, m’ € Dom(Ty,-

G)
i. Ngmet Ngm'

Si m < m/, comme é§(m)=met é§(m')=m'onam<m' &
6(m) < §(m')

ii. Ngmetm'= Nw.N;, j€[1,k]
m<me&mINwN, &m <N
On sait que §(m) = met §(N.w.N;) = NN;.w ot NN; fait partie
des regles qui ont été insérées a la place de N dans P;. Donc
si m se trouve a gauche de N dans Py, m se trouve toujours
a gauche des réegles qui sont a la méme position ou plus loin
que N (a cause du comportement d’un interpréteur standard):
m < m' & §(m) < 6(m’)

iii. m= Nw.N,,j € [l,kjet N g m’

 m<m & NwN; <m', avec §( Nw.N;) = NN, .w

m' commence par une régle M tel que N < M. Aprés un dé-
pliage en téte, toutes les regles derriere N dans F; sont décalées
de k — 1 places dans P;. On a donc, N < M & NN; < M, et
donc m < m' & 6(m) < §(m’)

iv. m = Nw.N; et m'= Nw.N; avec t,j € [1,k] et 1 # j

§(m) < (')
& 6(Nw.N;) < 6(Nw.N;)
& NN w< NNj.w
comme les régles NN; respectent 'ordre des régles N;
. N, <N;
Nw.N; < Nw.N;

m < m'

tte
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3. Préservation de 'ordre des nceuds-solutions par rapport aux branches
infinies

Appelons complezité d’un noeud-solution n le nombre de noeuds de P’arbre
SLD qu’on parcourt (par la stratégie en profondeur d’abord et de gauche
a droite) avant d’atteindre n. On notera ¢; la fonction de complexité du
programme 2.

Nous allons encadrer la complexité d’'un nceud-solution dans P; par la
complexité de son correspondant dans F. On notera n un nceud-solution
de P, et 6(n) son correspondant dans P. '

- Dans le pire des cas, le dépliage en téte allonge les chemins pour
accéder a certains nceuds (cas 2.(a).iii de la transformation é). No-
tons Mazl! le nombre maximal de littéraux dans une regle de Py, et
Mazr le nombre de regles de Po. Alors dans le cas 6(N.w.fail) =
{NN;.wn.faillj € [1,k]}, au pire k = Mazret |w | = Mazl: ¢,(6(n))
< po(n)x Mazlx Mazr

— Dans le meilleur des cas, le dépliage en téte est également un dé-
pliage déterministe, ce qui supprime un appel de regle, mais ajoute
une égalité: po(n) = ¢1(6(n))

La complexité des nceuds-solutions du programme transformé étant li-

néairement dépendante de celle du programme original, la séquence des

substitutions-réponses avant la premiere branche infinie n’est pas altérée

par le dépliage en téte. Un raisonnement similaire que nous utilisons pour

des complexités entieres peut étre utilisé pour des complexités ordinales,

afin de montrer la conservation totale de la relation d’ordre < ( “est @

gauche de”).

O

Il ne peut pas y avoir de read ou write a gauche du littéral déplié: en

remplacant une regle par k regles, on évalue k fois les littéraux a gauche du

littéral déplié. Quand il y a des prédicats a effets de bord, la bande de sortie
du programme est donc modifiée.

Définition 7 Dépliage déterministe Soient P un programme Prolog, C une
clause de P, et B un littéral du corps de C (B ne doit pas étre un prédicat
prédéfini). v

C peut étre dépliée par rapport ¢ B si B s’unifie avec une seule téte de
régle, notée D, par le mgu 0, et si D ne contient pas de cut.

C' est la régle obtenue en remplagant B dans le corps de C par l’égalité
{B = D} et par le corps de D, et le programme résultat P’ est obtenu en
remplagant C par C' dans P.
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Exemple 6
On continue avec le programme obtenu par un dépliage en téte du Vanilla
méta-interpréteur:

Vi 1<:t<n

1l.i. rule([a;,b;; ... binJ).

2. solve([]).
3. solve([A;,A;IB]) :- solve([A;]), solve([A;IB]).

Vi 1<:<n
4.;. solve([Al):- A = a;,solve([b;; ...b;5,]1).
En effectuant n dépliages déterministes sur chacune des 4.: regles, on ob-

tient :
Vi 1<:<n

1. rule(la;,bi; ...biyn]1).

2. solve([]).
3. solve([A;,A;IB]) :~- solve([A;]), solve([A,;IB]).

Le résultat est n regles, quelques unes comme:
4.1. solve([A]):- A = a;.
et d’autres comme:
4.i. solve([A]):- A = a;, solve([b;;]),solve([b;s ...b;,.]).

Proposition 4 Le dépliage déterministe préserve l’équivalence op€rationnelle
forte.

Preuve Soit G un but.

On compare les arbres de résolutions de (P,G) et (P’,G), qu’on notera
pour abréger Arbre(P,G) et Arbre(P’,G). D est la clause dépliante dont nous
noterons H le littéral de téte, et Body(D) le corps.

Tous les nceuds de Arbre(P,G) qui contiennent une instance de B (on les
notera B) ont pour correspondant dans Arbre(P’,G) un nceud de méme éti-
quette, a I'exception de B qui est remplacé par (B = H,Body(D)).

Supposons maintenant que N est un nceud de Arbre(P,G) de la forme
: —B,After, avec After conjonction d’atomes, et qui de plus est le premier sur
sa branche (de : —G a N) a remplir cette condition. On notera o la substitution
associée au chemin de laracine a N. N génere au plus une branche de dérivation
(puisque par hypothese B ne s’unifie qu’avec H), dont ’arc, si elle existe (si B
et H s’unifient), est étiqueté par le numéro de D et par le systeme d’équation
{B = H}. Le nceud issu de cet arc a pour label {B = H} U o(:- Body(D),
After). Dans Arbre(P’,G), le nceud N’ correspondant & N a pour label : —B =
H,Body(D),After. o est bien la substitution associée a N’, puisque les deux
branches sont identiques jusqu’a N et N'. N’ génere une seule branche de
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dérivation si B et H s’unifient, dont I’arc est étiqueté par le systeme d’équation
{B = H}. Le noeud issu de cet arc a pour label {B = H} U o(:- Body(D),
After). Ce raisonnement peut étre appliqué par récurrence aux nceuds ayant
pour premier atome B et qui se trouvent plus loin sur la branche partant de

N.
Arbre(P,G) et Arbre(P’,G) sont identiques & une modification d’étiquette
pres sur certains nceuds. L’équivalence opérationnelle forte est donc conservée.
O

1.2.3 Pliage et normalisation de programme
Pliage

Notre pliage est une restriction du pliage de Tamaki et Sato: nous plions
par rapport a une séquence d’atomes, et non par rapport a un ensemble
d’atomes.

Définition 8 Pliage

Soient P un programme Prolog, 0 une substitution, et C une clause de P
de la forme

A« Al, “e Aj_l, 0(14_7', ‘e Aj+k), Aj+k+1, PN An.
et D une clause de l’ensemble des définitions de P (qui ne contient pas de cut)
de la forme

G ~ Aj, .. .Aj.;,k.
telles que

1. G s’unifie uniquement avec téte(D);

2. 0 substitue a chaque variable locale de D une nouvelle variable n’appa-
raissant pas dans {A, A1,... Aj_1, Ajiks1,- - - An, 0G}.

Alors C est transformée en

A~ Al, ‘o Aj_l, HG, Aj+k+1, e An.
Proposition 5 Le pliage préserve ’équivalence opérationnelle forte.

Preuve Notre pliage est la transformation inverse du dépliage déterministe:
on peut appliquer un dépliage déterministe sur la clause pliée par rapport a
6G, puisqu’on vérifie bien toutes les conditions (unicité de la regle dépliante,
pas de cut dans son corps). La différence vient du fait que D n’appartient pas
forcément & P, mais fait partie de son ensemble de définitions:

- si D € P: le résultat du dépliage déterministe est bien le programme
original (avant le pliage);
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- sinon, si D & P: lorsque D a été créée par une étape de définition, D a
été ajoutée a P. Si D n’est plus dans le programme courant, c’est que sa
définition a été modifiée par une transformation préservant 1’équivalence
opérationnelle forte. Notre pliage est donc la composée d’un dépliage
déterministe et d’autres transformations préservant ’équivalence opéra-

tionnelle forte.
O

Normalisation de programmes

La condition du pliage portant sur les variables locales de la regle pliante
peut étre allégée par une transformation syntaxique des régles pour qu’elles
vérifient toujours cette condition. Il suffit d’ajouter un argument “fourre-tout”
pour que l’ensemble des variables du corps d’une régle soit inclu dans ’ensemble
des variables de la téte.

Définition 9 Programme normalisé
Tout programme P dont toutes les clauses vérifient Var(Téte)D Var(Corps)
est appel€ un programme normalisé.

Algorithme de normalisation d’une régle
Soit (P,G) un couple (programme-but), R la réegle de P qu’on veut normaliser
et r le prédicat défini par R.

Si Var(Corps(R)) C Var(Téte(R)) alors
R est normalisé;
retourner (P,G)

Sinon
/* Maintenant, chaque fois que r apparait dans (P,G), on lui ajoute */
/* un argument */

1. pour chaque littéral de prédicat r qui apparait dans le corps d’une
regle ou dans un atome du but G
I’argument ajouté est une nouvelle variable;
/* Notons (P’,G') le programme obtenu */
2. pour chaque regle définissant r dans P’
si la regle est un fait alors
Pargument est [;
sinon
Pargument ajouté aux tétes de régles définissant r est un terme
X1, Xa, .., X0 tel que { Xy, Xo,- .., Xn}=Var(Corps)- Var(Téte)
fin si.
3. Si G est une séquence de n atomes, notés G;, on ajoute n regles G; « G';.
4. Retourner (P',G)
Fin si.
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Proposition 6 Normaliser une régle d’un programme (P,G) préserve l’équi-
valence opérationnelle forte.

Preuve Soient P un programme, R une regle de P et r le prédicat qu’elle
définit. On construit (suivant I’algorithme précédent) Ry, la version norma-
lisée de R (on notera de maniere similaire ryorm €t Prorm ). On considere que
tous les prédicats de P ont un seul argument (on peut toujours se ramener a
ce cas, il suffit de prendre la liste de tous les parametres habituels). Soit G un
but.

La reégle R est de la forme r(f) — cl(t}), e cn(t;). et la régle Ryorm €st dela
forme r(, [ X1, ... Xm, L)) « c1(£1),...ca(ts). avec X1, ... Xy variables locales
de R et si R est récursive, L est la variable fourre-tout de 1'atome r(£;, L) qui
se trouve dans le corps de la regle R, rm.

Tout appel a la régle R dans Arbre(P,G) par un but r(#') a un correspon-
dant dans Arbre(P,,.m,G) par le but r(t~',X ) oi X est une variable libre qui
n’est jamais apparue auparavant dans I’arbre de résolution (étape 1 de Il'al-
gorithme de normalisation). Si o est la substitution associée a {f = '}, alors
la substitution associée au but normalisé dans Arbre(Pp,mm,G) est o U {X =
[X1,...Xm, L]} o0 X, X3,...X, L sont des variables libres qui n’apparaissent
pas ailleurs dans o. Le but dérivé est, dans Arbre(P,G), o(ci(th),. .. ca(tn)),
et dans Arbre(Prorm,G), o(c1(t1),...ca(ty)), sauf si R est récursive, auquel cas
un des atomes du but est de la forme or(f;, L), avec L variable libre. La rai-
sonnement peut donc étre appliqué itérativement pour montrer I’équivalence
des dérivations. Si R est un fait, la variable X peut toujours s’unifier avec la
liste vide ([]) sans modifier la résolution. 0

Normaliser un programme c’est appliquer ’algorithme de normalisation a
toutes les regles du programme. On obtient donc:

Proposition 7 Tout programme (P,,G) a un programme normalisé (P;,G)
qui lui est fortement opérationnellement équivalent.

La normalisation nous permet de changer un peu la définition du pliage,
afin d’élargir ses possibilités d’applications:

Définition 10 Pliage-normalisation

Soient P un programme Prolog, 8 une substitution, et C une clause de P
de la forme

A Al, e AJ‘_l, H(AJ', cee Aj+k), Aj+k+], e An.
et D une clause de l’ensemble des définitions de P (qui ne contient pas de cut)
de la forme

G+~ Aj, . .Aj+k.
telles que 6G s’unifie uniquement avec téte(D).

Alors la clause D et le but G sont normalisés, et, si on note Gporm le
normalisé€ de G, C est transformée en

A — A],. . Aj_l,oGnorm’Aj.*.k.*.],. . An.
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Remarque: D peut étre normalisée uniquement par rapport a ’ensemble
des variables locales de D qui ne vérifient pas la condition 2 de la définition

8.

Exemple 7
Programme original :

a(X):-b,c(X),dX).
. e(X):=c(Y),dX).

. b.

. c(0).

. d(0).

. d().

- e(1).

D UL D W

Programme normalisé :

a(X) :- b,c(X),dX).
e(X,[Y]) :- c(Y),dX).
b.
c(0).
d(0).
d(1).
- e(1,L).

O O W N -

Programme normalisé plié:

. alX) :- b,e(X,[X]).
e(X, [Y]) :- c(V),dX).
. b.
c(0).

. d(0).

. d(1).
- e(1,L).

D O b W N

1.2.4 Transformation de Gallagher-Bruynooghe

Nous montrons ici que la transformation dérivée de celle proposée par Gal-
lagher et Bruynooghe dans [GB90] préserve notre équivalence opérationnelle
forte. Cette transformation a pour but de retirer d’un programme les foncteurs
inutiles, afin d’optimiser I'indexation des clauses a 'exécution du programme.
Cette transformation est présentée plus en détail dans la section 2.2.2. L’idée
principale est de calculer 'anti-unifié des tétes de clauses d’un prédicat (ou
des corps des clauses d’un prédicat), et de ne plus considérer que les variables
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distinctes occurant dans I’anti-unifié, en supprimant les foncteurs communs a
toutes les tétes (corps) des clauses d’un prédicat.

Définition 11 Indexation sur les corps de régles
Soient P un programme Prolog, G un but et p un prédicat (non dynamique)
défini par n clauses :

p(h) « B
p(tz) « B
P(t:;) — B,

La définition de p est remplacée par la clause :

p(T) — q(X1, X2, ..., Xk)

- q est un nouveau symbole de prédicat, qui n’apparait nulle part ailleurs
dans P;

~

- p(T) est Uanti-unifié de tous les atomes de prédicat p qui apparaissent
dans le corps d’une régle (ou dans G);

— les arguments de q sont les variables (distinctes entre elles) qui apparais-
sent dans T';

La définition de q est alors:
01(q(X1,X2,...Xk)) — 01(31)
02(q(X1,X2,...Xk)) — 02(B2)

gn(q(Xl,XZs---,Xk)) — Gn(Bn)
avec 0;T = 1;.
Et partout ot apparait un littéral p(t) dans P, il est remplacé par 6q( X1, X,,

'~

.o, Xk) tel que 0p(T) = p(?).

Proposition 8 L’indezation sur les corps de régles d’un programme et d’un
but préserve l’équivalence opérationnelle forte.

Preuve Nous allons montrer que cette transformation est une composition des
transformations de définition, pliage et dépliage que nous avons déja étudiées.
Tous les symboles communs a la définition et a la preuve représentent les
mémes objets.

La premiére étape consiste a créer la définition:

q(X1, Xz, ..., Xi) — p(T)
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Cette regle est donc ajoutée a la fois au programme et a son ensemble de
définition. On peut donc effectuer d’abord autant de pliages dans le programme
et dans le but que possible (on vérifie toutes les conditions requises pour le
pliage). Apres cette étape, plus aucun appel a p n’est fait dans le programme
(ni dans le but), sauf dans la définition de g. On déplie alors la définition de q.

Maintenant, p n’est plus du tout accessible, ni a partir du programme,
ni a partir du but. On peut, dans un premier temps, supprimer les clauses
définissant p. On peut donc ensuite créer la définition:

p(T) — ¢(X1,Xa,- .., Xx)

Il suffit maintenant d’effectuer un pliage sur le but (si le but fait appel a q)
" pour obtenir le programme indexé sur les corps de regles par rapport a p. O

La preuve de la seconde transformation (en calculant ’anti-unifié des tétes
de regles) nécessite une transformation supplémentaire. Cette transformation
est une généralisation de celle proposée en conclusion de I’article de Gallagher
et Bruynooghe: l'optimisation du premier appel.

Définition 12 Optimisation des appels

Sotent P un programme Prolog, G un but et p un prédicat défini par n
clauses. Alors on peut placer devant chaque appel de p, noté p(f) (dans le
corps d’une clause ou dans G) égalité p(T) = p(t), ou p(T) est Uanti-unfié
des tétes des n clauses définissant p.

Proposition 9 L’optimisation des appels préserve l’équivalence opérationnel-
le forte.

Preuve Par transformations (préservant I’e.0.f.) des deux programmes, on ob-
tient le méme programme. Dans chacun des deux programmes, pour chaque
appel optimis€ apparaissant dans une clause de la forme (Avant et Aprés re-
présentent des conjonctions d’atomes quelconques):

q(t") — Avant,p(t), Aprés.
ou ) )
q(t") « Avant,p(T) = p(f),p(f), Aprés.

on crée une définition

defiX) « p(f), Aprés.

def(X) — p(T) = p(2), p(f), Apres.

et on effectue le pliage. Il suffit alors d’effectuer un (resp. deux) dépliage(s) sur
I’appel de p (et sur I’égalité) dans les nouvelles définitions. O
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Définition 13 Indexation sur les tétes de régles
Soient P un programme Prolog, G un but et p un prédicat (non dynamique)
défini par n clauses:

P(tzl) — B
p(t2) <« B,
p(t;) ~ B,

La définition de p est remplacée par la clause:

p(T) — q(X1, X2y, Xi)

- q est un nouveau symbole de prédicat, qui n’apparait nulle part ailleurs

dans P;
- T = /\ {i;
1€[1,n]

— les arguments de g sont les variables (distinctes entre elles) qui apparais-
sent dans T';

La définition de q est alors:
9(6:1X1,0: X2,...,00Xx) « B
Q(02X1’02¢¥2»-~-,02Xk) Anm B2

q(GnXl,Gan,...,OnXk) €« Bn
avec 0,T = {;.
Et partout ou apparait un littéral p(t) dans P, il est remplacé par 8q( X1, X2,
..oy Xx) ot 0 est le mgu de p(1) et p(T).

Gallagher et Bruynooghe proposent une méthode plus sophistiquée qui uti-
lise ’analyse statique du programme pour calculer une approximation de 1’en-
semble des appels de p qui soit au pire aussi précis que le calcul de I’anti-unifié.

Proposition 10 L’indezation sur les tétes de régles préserve l’équivalence
opérationnelle forte.

Preuve La premiere étape consiste a calculer I'anti-unifié des tétes de regles
définissant p, puis a appliquer la regle d’optimisation des appels. L’égalité
engendrée par cette régle peut étre supprimée ou seulement propagée comme
spécifié dans la section suivante ( 1.3.1). La suite est similaire & I'indexation
sur les corps de regles. Aucune information n’étant ajoutée aux tétes de regles,
les substitutions 6; ne sont pas répercutées sur les corps de regles. O
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1.3 Extensions

1.3.1 Elimination des égalités

Dans une régle, la substitution associée a une égalité peut étre propagée
sur le corps de la régle a droite de 1'égalité. Cela permet d’éliminer les égalités
introduites par les opérations de dépliage. Néanmoins, on peut également la
répercuter sur les atomes de gauche, tant que ceux-ci sont

~ soit des prédicats prédéfinis dont le comportement n’est pas modifié par
instanciation (cf. section 3.2.1);

— soit définis par l'utilisateur (sans faire d’appel & un prédicat prédéfini),
si ceux-ci ont la propriété de terminer (cf. section 3.2.1).

Définition 14 Elimination des égalités

Soient P un programme Prolog, et C une clause de P de la forme:

H — B],... B,'_l,B,‘ =B,'+1,... Bn

C peut étre remplacée dans P par

C’ =H « Bl, [N B,'_l, Eg, O(BH,Q, e Bn)

ot 6 est le mgu de B; et B;,,, et Ey est le systeme d’équations asso-
ct€ a 0 restreint auz variables de Var(@)NVar(H) qui n’apparaissent pas dans

{B,‘+1, e Bn}

Proposition 11 L’élimination des égalit€s par instanciation de la régle dans
un programme Prolog conserve ’équivalence opérationnelle forte.

Preuve Lévaluation de 1'égalité correspond a effectuer un dépliage détermi-
niste. Le switching lemma [L1087] nous assure de la conservation de ’ensemble
des solutions, et comme I’évaluation d’une équation est déterministe, I’ordre
des solutions reste inchangé. O

1.3.2 Optimisation des appels

La transformation proposée par Gallagher et Bruynooghe peut encore étre
raffinée par rapport a la définition que nous en donnons (définition 12): plutét
que de se restreindre a ’antiunifié, on peut essayer de distinguer les différents
cas d’appels. Cette transformation peut servir a spécialiser finement une régle.

Définition 15 Spécialisation des appels

Soient P un programme Prolog, G un but et p un prédicat défini par n
clauses défini par m clauses, dont on note les tétes de régles p(r;), pour 1 <
7 < m. Chaque corps de clause ot p apparait (Avant et Aprés représentent des
conjonctions d’atomes quelconques) :

q(t') — Avant,p({), Aprés.
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peut étre remplacé par

q(f") «— Avant, (p(f) = p(T1); p(f) = p(T2); ... p(}) = p(T)), p(i), Apres.

- %7 représente la disjonction,

-n<m,

- chaque T; est Uantiunifié de quelques 7; pour des j consécutifs,

et Vj € [1,m], 3% € [1,n], tel que ¥; = T soit solvable, et de plus 30 une
substitution telle que 7; = 07T;

Proposition 12 La spécialisation des appels préserve l’équivalence opération-
nelle forte.

Preuve La preuve est tout a fait similaire a celle de ’optimisation des appels.
Elle utilise en plus la sémantique opérationnelle de la disjonction, telle qu’elle
est définie page 79. O

1.3.3 Variables anonymes

On peut alléger les conditions d’application du pliage lorsque la définition
qui permet le pliage comporte des variables anonymes.

Définition 16 Variables anonymes
Une variable anonyme dans une clause est une variable qui apparait une

seule fois dans la clause, et uniquement dans la téte. Elle est notée par “.”.

Lemme 1 Si, pour un prédicat p, toutes les tétes de régles ont une variable
anonyme comme n'™¢ argument, alors on peut remplacer tous les appels a p
dans le programme par un appel a p identique sauf pour le n**™° argument qui
devient une variable. Cette transformation préserve l’équivalence opération-

nelle forte.

Preuve Il suffit de faire un dépliage des appels a p dans les deux programmes
et de comparer les systémes d’équations dans les arbres de dérivation. Apres
un pas d’évaluation, les arbres sont égaux. 0

Les variables anonymes qui ne correspondent pas a notre définition (qui
se trouvent en corps de regle sans vérifier les conditions de la transformation)
sont les variables spécifiées comme telles par le programmeur. 1l faut faire la
différence entre ces deux types de variables anonymes.’

Proposition 13 Si, pour un prédicat p d’arité m, toutes les tétes de régles ont
une variable anonyme comme n*™¢ argument (n < m), alors on peut remplacer
tous les appels a p/m dans le programme par un appel a p/m-1, en supprimant
le n'*™¢ argument (si p/m — 1 n’est pas déja défini dans le programme).
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Preuve La premiére étape consiste a remplacer le n*“™® argument de p/m
par une variable anonyme comme expliqué dans le lemme 1. On fait ensuite
une étape de définition en ajoutant la regle p(X,,... Xpo1, Xng1,.-. Xim) «
p(X1,... Xm) au programme et a son ensemble de définitions. On effectue
ensuite un dépliage de la nouvelle clause, puis un pliage de tous les appels a
p/m par la nouvelle définition. Toutes les conditions pour effectuer le pliage
sont vérifiées puisque la seule variable locale de la définition (X,,) est substituée
par une variable anonyme. Apreés ces trois étapes, le prédicat p/m n’est plus
accessible que directement & partir du but. O

1.4 Conclusion

L’équivalence opérationnelle que nous présentons semble a la fois

— correspondre a ce que peut désirer un utilisateur de Prolog: les trans-
formations de programmes n’affectent pas le comportement “observable”
du programme. Cette équivalence a donc un sens pour les programmes
Prolog a effets de bord;

— étre strict au niveau de la conservation de la structure de I’arbre SLD
par rapport a la regle de sélection standard. Par les théoremes d’indé-
pendance de la regle d’évaluation et de forte complétude de la résolution
SLD [Llo87], on sait donc que notre équivalence est plus forte qu’une
équivalence en terme de plus petit modele de Herbrand (ou ses équiva-
lents: conséquences logiques et plus petit point fixe de Tp).

Les chapitres qui suivent illustrent donc deux utilisations différentes des
techniques de manipulation syntaxique préservant 1’e.o.f. Les chapitres 2 et 3
sont consacrés a l’'utilisation des transformations de programmes comme tech-
niques d’optimisation, tandis que le chapitre 4 porte sur les transformations de
programmes comme outils de preuve dans le cadre de la méta-programmation.



Chapitre 2

Transformations de
programmes logiques

“Etant donn€ un probléme, trouver un programme (ou un ensemble de pro-
grammes) qui, d’'une maniere efficace, résout ce probléme”: voici, résumée par
H.A. Partsch dans [Par90], la définition du développement de logiciels, de la
conception a la réalisation. Cette tache peut étre décomposée en deux points
principaux :

- a partir de I'énoncé d'un probleme, informel et souvent incomplet, déga-
ger une spécification formelle et complete (phase d’analyse);

- réaliser un programme efficace a partir de cette spécification (phase de
programmation).

Le programme construit a partir de la spécification est d'abord un pro-
totype, puis, par transformations successives (techniques d’optimisations, de
compilation, ... ), on doit obtenir un programme efficace. Utiliser des transfor-
mations formelles préservant la sémantique du programme permet de vérifier
facilement pout tout programme, développé suivant cette méthodologie, sa cor-
rection par rapport a la spécification. C'est la technique “régles + stratégie”.

“L ‘'une des idées principales de la programmation logique, due @ R. Ko-
walski [Now79] est qu'un algorithme est compos€ de deur composantes dis-
jointes, la logique et le controle. La logique formule le probléme d résoudre.
Le contréle formule comment le résoudre” [L1087]. Les systémes de program-
mation logique, tels que Prolog, sont déclaratifs, et sont donc un trés bon
outil pour le prototypage. Les transformations de programmes logiques per-
mettent donc de passer du prototype a un programme Prolog plus efficace et
gérant certaines contraintes d'implémentation comme l'indexation des tétes de
clauses, ou bien la Tail Recursive Optimization, qui optimise les recursivités
en fin de clause (la TRO est implémentée dans la Machine Abstraite de War-
ren (WAM)). En programmation logique, les transformations de programmes

39
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Probléme

¢

Spécification

formelle

Transformations
préservant 1a sémantique

du programme

Programme

efficace

FiG. 2.1 - : [Par90] - Développement de logiciels et transformations de pro-
grammes
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sont soit utilisées pour extraire un programme de spécifications écrites sous
la forme de formules logiques du premier ordre (on parle alors de syntheése
de programmes), soit utilisées pour améliorer 'efficacité d’un programme. On
distingue alors plusieurs techniques de manipulations de programmes, comme
la déduction partielle, I'évaluation partielle, la spécialisation de programmes,

. mais le nom générique le plus souvent employé est €valuation partielle. Ce
chapitre est consacré a une présentation générale de différents travaux por-
tant sur ’évaluation partielle. Ce sujet a suscité de nombreux travaux, aussi
notre étude n’est pas exhaustive. Nous essayons simplement de dégager 1’état
actuel de la recherche dans ce domaine, et de faire ressortir les (nombreux)
problémes qui restent posés. Dans la premiére partie, nous nous attachons
plutét aux travaux sur la correction des diverses techniques de transforma-
tions de programmes logiques, tandis que la seconde partie porte sur différents
systemes et algorithmes d’évaluation partielle, qui utilisent les outils proposés
dans la premiere partie. Parmi les nombreux documents qui nous ont aidés
pour la rédaction de cette partie, nous devons mentionner le chapitre sur les
transformations de programmes logiques de la thése de A. Bouverot [Bou91].

2.1 Les regles

Les termes employés dans le cadre de I'optimisation des programmes lo-
giques ne se recoupent pas toujours d’un article & 'autre: évaluation par-
tielle, déduction partielle, spécialisation de programmes, transformations de
programmes, pliage, dépliage, définition, reparamétrisation, ... Nous précisons
donc les termes que nous utiliserons ici, en nous référant a ceux qui semblent
étre le plus communément adoptés:

- une transformation de programme est une opération de base dans la ma-
nipulation de programmes. C’est une technique formalisée, dont les pro-
priétés sont connues, et qui correspond a une étape dans un algorithme
d’optimisation de programmes, chaque étape n’apportant pas forcément
un gain a l’exécution du programme. Les transformations sont utilisées
dans bien d’autres cas que ’optimisation de programmes (cf. chapitres 1
et 4), mais seule cette application concerne ce chapitre;

~ la déduction partielle est le résultat de I’application de I'évaluation par-
tielle a la programmation logique pure: a partir d’un programme P et
d’un but B, construire un programme P’ qui donne les mémes réponses
que P pour B, et dont I'exécution est plus efficace;

~ les programmes logiques réels contiennent beaucoup de prédicats prédé-
finis non logiques et/ou a effets de bord. Comme le propose D. Sahlin
dans sa these [Sah91], nous parlerons d’évaluation partielle a propos des
systemes manipulant des programmes Prolog avec effets de bord.
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On peut distinguer (grossierement) deux "écoles” dans les transformations
de programmes. La premiere consiste a se doter de techniques diverses manipu-
lant le programme directement & partir de son code ([BD77, TS84, GB90]). Ce
sont les techniques de pliage, dépliage, factorisation de contraintes communes,
... La seconde consiste & manipuler le programme & partir de son arbre de dé-
rivation SLD ([Kom81, LS87, BL89, MNL90}). Nous avons suivi ce plan pour
présenter les regles de base de transformation de programmes.

2.1.1 Pliage/Dépliage

Les outils de base de la transformation de programmes sont les régles pro-
posées par R.M. Burstall et J. Darlington ([BD77]) dans le cadre de la pro-
grammation fonctionnelle, et qui ont ensuite été étudiées et appliquées dans le
cadre logique ([TS84]). Ce sont principalement les opérations de pliage et de
dépliage.

Exemple 8

L’exemple que nous utilisons est proposé dans [BD77], mais nous le présentons
sous forme de programme logique. Il s’agit d’un prédicat qui calcule le produit
scalaire des n premiers éléments de deux vecteurs mis sous forme de listes:

produit_scalaire(_,_,0,0).

produit_scalaire([X|V1],[YIV2],s(N),Res) :-
produit_scalaire(V1i,V2,N,ResPrime),
Res is ResPrime + X * Y.

Avec ce prédicat, on en écrit maintenant un autre qui, a partir de quatre
vecteurs, calcule le produit scalaire des deux premiers et des deux derniers,
et renvoie comme résultat la somme des deux produits scalaires. Introduire
une nouvelle regle, qui définit un nouveau nom de prédicat, est une étape de
définition, et la regle ajoutée est un euréka:

double_scalaire(V1,V2,V3,V4,N,Res) :-
produit_scalaire(V1i,V2,N,Resl),
produit_scalaire(V3,V4,N,Res2),
Res 1s Resi + Res2.

On va essayer de modifier ce programme afin de ne pas séparer les deux calculs
de produit scalaire. On effectue alors une premiere étape d’évaluation sur le
littéral produit_scalaire(V1,V2,N,Res1) : on effectue un dépliage.

double_scalaire(_,_,V3,V4,0,Res) :-
produit_scalaire(V3,V4,0,Res).
double_scalaire([XIvi]}, [YIV2],v3,V4,s(N),Res) :-
produit_scalaire(V1i,V2,N,Resl),
produit_scalaire(V3,V4,s(N) ,Res2),
Res is Resl + Res2 + X * Y.
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Apres deux nouvelles étapes de dépliage (sur la premiere et la seconde regle):

double_scalaire(_,_,_,.,0,0). ,
double_scalaire([X1|V1], [Y1lv2],[x21v3],[Y2|v4],s(N),Res) :-
produit_scalaire(Vi,V2,N,Resi),
produit_scalaire(V3,V4,N,Res2),
Res is Resl + Res2 + X1 = Y1 + X2 x Y2.

On remarque alors que

produit_scalaire(V1,V2,N,Resl),
produit_scalaire(V3,V4,N,Res2),
Res is Resi + Res2

est la définition de double_scalaire(Vi,V2,V3,V4,N,Res). On introduit a-
lors une récursion (c’est I'étape de pliage), et grace a ’associativité de ’addi-
tion, on obtient :

double_scalaire(_,_,_,_,0,0).
double_scalaire([X1lvi],[y1lv2],[x21v3],[Y2|v4],s(N),Res) :-
double_scalaire(Vi,V2,V3,V4,N,Resl),
Res is Resi + X1 * Yi + X2 * Y2,

Ces trois opérations sont les opérations de base de tous les systemes d’éva-
luation partielle. Le schéma général de I’évaluation partielle d’'un programme
est une séquence de dépliages, suivie de définitions ad hoc afin de pouvoir plier,
et donc de récursiver, la définition d'un prédicat. La récursion (surtout termi-
nale, i.e. a droite) est un facteur important de Poptimisation. Nous donnons
maintenant les définitions de ces techniques. Un programme est un ensemble
(et non pas une liste ordonnée) de clauses définies. Une clause définie est un
couple (atome, multi-ensemble d’atomes), dont le premier élément est la téte,
et le second le corps. On appelle séquence de transformations [KK88] F,, P,
... Py une séquence dans laquelle P, est le programme initial, et le programme
P4, est obtenu en appliquant soit un pliage, soit un dépliage sur le programme
P.. Cette séquence de programmes évolue avec une séquence d’ensembles de
définitions Do, D,,...,Dn, qui contiennent les euréka-prédicats. Au départ,

Do = 0.

Définition 17 [TS84] Définition Soit C une clause de la forme p(X,, X2,-
o Xn) = Arye. A 0l

1. p est un nouveau nom de prédicat qui n'apparait ni dans P; ni dans D;,

2. X1, X,,... X, sont_des variables distinctes,
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3. Ay, Ay, ... Ay, sont des atomes dont les prédicats apparaissent dans F,.
Alors Pi+l = R U {C}, et D,‘+1 = Dg‘ U {C}

Définition 18 [TS8/] Dépliage Soient P; un programme, C une clause de
P;, A un atome du corps de C, et Cy, Cs, ...Cy les clauses de P, dont la téte
s’unifie avec A par les mgu 6, 02, ...0;. Soit C; le résultat de Uapplication de
6; sur C aprés avoir remplacé A par le corps de C;. Alors Piyy = (P;— {C})U
{C1,C5,...CL}, et Diyy = D;. C est appelé la clause dépliée, et C}, C;, ...C}
sont appelées les clauses dépliantes.

Définition 19 [TS8/] Pliage Soit P; un programme, C une clause de P; de
la forme

Ao(—-Al,Az,...An (n>0)

et D une clause de D; de la forme
By ~— B],Bz,...Bm (m > 0)

Supposons qu'il existe une substitution § satisfaisant les conditions suivantes :

1. Bi6 = A}, B,6 = A, ...B,0 = A, ot J1,72,-..Jm sont tous des
indices distincts compris entre 1 et n.

2. d chaque variable locale de D, 6 substitue une nouvelle variable n’appa-
raissant pas dans {Ao, Ai,... A} — {Aj, Ajs--- A )

3. D est la seule clause de D; dont la téte s’unifie avec Byb.

4. soit le prédicat défini par C appartient d@ Py, soit C est le résultat d’au
moins un dépliage dans la séquence Py, Py, ... P;.

Le réesultat du pliage de C par D est la clause C' de téte Ay et de corps
{BoB}U({A1, sy« An} = { Ay, Apy... Ay, }). Alors Py = (R—{CHU{(CY),
D1 = D;, C est appelée la clause plice, et D la clause pliante.

Le pliage de [BD77] est beaucoup plus simple. Il est défini dans le cadre
d’un langage d’équations récursives: “Si E < E' ¢t F < F' sont des €qua-
tions et qu’il y a une occurrence d’une instance de E' dans F', remplacer cette
occurrence par l’instance correspondante de E. Soit F™ le résultat, ajouter
léquation F < F” au programme.” Cette définition correspond uniquement
a la premiére condition du pliage selon [TS84), mais elle ne préserve pas la
correction des solutions du programme transformé. Toutes les restrictions ont
été rajoutées pour que le pliage soit correct par rapport a la sémantique du
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plus petit modele de Herbrand du programme transformé (ces conditions peu-
vent étre résumées par “si, juste aprés un pliage, on déplie B, alors on doit
retrouver C au nom des variables pres”):

- d’apres la seconde condition, 6 ne doit étre qu’un renommage pour les
variables locales de de D :

Exemple 9

P: p(X,Y):-q1(X),q2(X,Y).
q(X,Y):-q1(X),q2(Z,Y).
qi(a).
q2(a,b).
q2(b,c).

P p(X,Y):-q(X,Y>.
q(X,Y):-q1(X),q2(Z,Y).
qi(a).
q2(a,b).
q2(b,c).

ne peut pas étre transformé en:

Pour le but := p(X,Y) P, retourne la substitution-réponse {X/a,Y/b},
et P, retourne {X/a,Y/b} et {X/b,Y/c}.

Cette condition doit malgré tout étre renforcée pour que la transforma-
tion soit correcte {She92]. Les nouvelles variables ne doivent pas non plus
apparaitre dans G, sinon on pourrait obtenir 'erreur suivante:

Exemple 10
P: hi-p(X,X). Py: hi-q(X).
q(X) :-p(X,Y). q(X) :-p(X,Y).
p(a,a). p(a,a).
p(a,b). p(a,b).

- D’exigence de I'unicité de la regle pliante s'illustre facilement :

Exemple 11

P : p(a).
p(X) :- q(X).
q(b).

pp(X) :- q(X).



46

Chapitre 2. Transformations de programmes logiques

P,: p(a).
p(X) := q(X).
q(b).
pp(X) :- p(X).

A la question :- pp(X), P, renvoie la substitution-réponse {X/b}, tandis
que P, renvoie deux solutions, {X/b} et {X/a}....

En suivant la définition de [BD77], on obtient :

la derniére restriction empéche une régle d’étre pliée par rapport a elle-
meéme : v

Exemple 12
P q(a) ne peut pas étre P,: q(a).
p(X) :- q(X). transformé en p(X) - p(X).

P, n’est pas complet par rapport a P, et d’un point de vue opérationnel,
le pliage a créé une branche infinie.

H. Tamaki et T. Sato completent ces opérations avec quelques transforma-

tions auxiliaires:

le remplacement de but: si deux ensembles d’atomes ont le méme com-
portement (les mémes conséquences logiques) et les mémes variables lo-
cales a un renommage pres, alors on peut substituer un ensemble par
l'autre. C’est la regle qui est utilisée lorsqu’on se sert de propriétés don-
nées par l'utilisateur:

Exemple 13
add(X,Y,Z),2dd(Z,T,ZZ) (avec Z n’'apparaissant pas dans le reste du
corps de la clause) peut étre remplacé par add(X,T,Z) ,add(Y,Z,2Z).

la fusion de buts: deux atomes identiques dans le corps d’une clause
peuvent étre remplacés par un seul.

la fusion de fonctions: soient p(t;,...t:,X),p(t;,...t,,Y) deux ato-
mes avec p fonctionnel, ils peuvent étre remplacés par p(ty,... t,,X)
en appliquant la substitution {Y/X} a toute la clause contenant ces deux
atomes.

les propriétés particulieres: c’est 'utilisation de 1'associativité, commu-
tativité, distributivité, ...sur les prédicats qui vérifient ces propriétés.
Cette regle est un cas particulier du remplacement de but.
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H. Tamaki et T. Sato ont prouvé [TS84] que ces transformations préser-
vent ’équivalence au sens du plus petit modele de Herbrand entre les pro-
grammes transformés. Cette équivalence n’est pas assez fine pour caractériser
les substitutions-réponses que renvoie un systeme Prolog. Par exemple, si on
considere les deux programmes suivants ([KK88]):

P :p(a). P: p(X).

Si le but est := p(X), le premier programme retournera la substitution-
réponse {X/a}, et le second la substitution-vide. Pourtant,ces deux program-
mes sont équivalents au sens du plus petit modéle de Herbrand: La séman-
tique de Clark [Cla79], basée sur I'univers de Herbrand étendu aux termes
avec variables, permet de capturer cette différence. Cette sémantique a été
étudiée par Deransart, Ferrand et Maluszynski [Fer87, DM93] (c’est le mo-
déle termal) et par Falaschi, Levi, Palamidessi et Martelli [FLPM89] (c’est
la S-sémantique). Le plus petit modele de Clark d’un programme est éga-
lement appelé ensemble de succés d’un programme par T. Kawamura et T.
Kanamori. [KK88] et [BC93] ont montré que les transformations de définition,
pliage et dépliage, telles qu’elles sont définies dans [T'S84] préservent 1’équiva-
lence au sens du plus petit modele de Clark des programmes transformés. C’est
Péquivalence sémantique la plus forte qui est préservée par I'application sans
restriction du dépliage. De plus, comme les transformations ne peuvent pas
générer de nouvelles branches infinies, I'ensemble des échecs finis est conservé
[Sek89]. Néanmoins, cette équivalence reste encore assez éloignée du compor-
tement opérationnel des programmes logiques. Elle ne tient compte ni de la
SLDNF, ni des stratégies de parcours des arbres SLD (et donc des différences
de comportement dues aux branches infinies) ....

Exemple 14
P: p(X,Y):-q1(X),q2(Y). P: p(X,0):-q1(X).
q1(0). aprés un p(X,s(0)):-q1(X).
qi(s(X)):-q1(s(X)). dépliage sur qi1(0).
q2(0) . q2(Y) q1(s(X)):-q1(s(X)).
. q2(s(0)). q2(0) .

q2(s(0)).

Ces deux programmes ont méme ensemble de succes et d’échecs finis, mais
avec une stratégie Prolog standard (parcours de I’arbre SLD en profondeur
d’abord, et sélection de ’atome le plus a gauche), les réponses calculées par le
systeme sont différentes (cf. figures 2.2 et 2.3). Les branches infinies ont été
déplacées de Py a P, par rapport a la deuxiéme solution. Avec une stratégie de
parcours de I’arbre SLD en largeur d’abord, les réponses effectivement fournies
par Prolog seraient les mémes.
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p(X,Y)

q1(X),q2(Y)

x=o////’ \\\\:es(z)

q2(Y) q1(s(2)),q2(Y)

Y=0/ X=s(0) l
O 0O

q1(s(2)),q2(Y)

F1G. 2.2 - : Arbre de dérivation de Py pour :-p(X,Y)

p(Xx,Y)

Y=O/ \k‘s(o)

q1(X) q1(X)

X=0 ////’ \\\\f =s(Z) X= ////’ ‘\\\\-s(Z)

q1(s(2)),q2(Y) q1(s(2)),q2(Y)

q1(s(Z)),q2(Y) q1(s(Z)),q2(Y)

Fi1G. 2.3 - : Arbre de dérivation de P, pour :-p(X,Y)
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2.1.2 Deéduction partielle

La définition de la déduction partielle, au-dela des techniques de pliage/dé-
pliage, est due & [Kom8l], mais J.W. Lloyd et J.C. Shepherdson [LS87] ont
étudié finement ses fondations théoriques. Avec la déduction partielle, on dé-
sire, a partir d’un programme P et d’un but B, obtenir un nouveau programme
P’ qui soit complet et correct par rapport a P et B. Soit P un programme
logique normal. Informellement, une déduction partielle se calcule par rapport
a un ensemble fini d’atomes G =« A,, Ay,... A,. Pour chaque A; ( < n),
on construit un arbre SLDNF (& m branches), et on choisit exactement un
but G; (0 € 5 < m) sur chaque branche non-échec. On remplace alors dans
P les regles qui définissent le prédicat de A; par les regles 6,4; — G; (les
résultantes), avec 6; substitution associée a la dérivation de G; a partir de A;.
Le résultat est une déduction partielle de P par rapport a A;. La déduction
partielle de G dans P est I'union des déductions partielles de P par rapport a
chaque A, (1 £ n) qui composent G.

Exemple 15
Soit P le programme suivant :

step(paris,londres).
step(londres,paris).
step(rome,bonn) .

step(londres,bonn).
step(paris,rome).

flight(X,Y) :- step(X,Y).

flight (X,Y) :- step(X,I),flight(I,Y).

L’arbre SLD (partiel) pour le but :- £flight(X,Y) est montré sur la figure
24.
Une déduction partielle possible est

step(paris,londres).
step(londres,paris).
step(rome,bonn).
step(londres,bonn).
step(paris,rome) .
flight(paris,londres).
flight (londres,paris).
flight (rome,bonn) .
flight (londres,bonn).
flight (paris,rome).
flight(X,Y) :- step(X,I),flight(I,Y).

Soit A un atome. Une déduction partielle du programme P par rapport a A
en utilisant les dérivations SLD est une déduction partielle de P par rapport
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:- £light(X,Y)
step(X,Y) step(X,I),flight(1,Y)

/ \
/\
o o o

/ \

0O O
_ X=paris X=londres X=rome X=londres X=paris [ \
Y=londres Y=paris Y=bonn =bonn Y=rome

FI1G. 2.4 - : Arbre SLD partiel pour :-flight(X,Y)

a A dans laquelle on a interdit toute étape de négation par I'échec (pas de
sélection d’un littéral négatif).

Les buts de la forme :- flight(X,rome),flight(paris,Y) ne sont pas
traités: comment effectuer 1'union des déductions partielles? Lloyd et She-
pherdson introduisent quelques restrictions pour préserver l’équivalence des
succes et des échecs finis:

Définition 20 [LS87] Un ensemble d’atomes A est singulier, si, pour chaque
symbole de prédicat p, il y a au plus un atome dans A contenant p.

Définition 21 [LS87] Soit A un ensemble d’atomes et P un programme lo-
gique normal. P est A-clos si chaque atome de P de méme symbole de prédicat
qu’un €lément de A est une instance d'un €lément de A.

Théoréme 4 [LS87] Soient P un programme normal, G un but normal, A
un ensemble fini singulier d'atomes, et P' une déduction partielle de P par
rapport @ A en utilisant les dérivations SLD telle que P' U {G} est A-clos. On
a alors:

1. P'U{G} a une réfutation SLD avec la substitution-réponse § ssi PU{G}
la;
2. P'U{G} a un arbre SLD finiment échec ssi PU {G} la.
Théoréme 5 [LS87] Soient P un programme normal, G un but normal, A

un ensemble fini singulier d’atomes, et P’ une déduction partielle de P par
rapport @ A tel que P'U{G} est A-clos. On a alors:

1. P'U{G} a une réfutation SLDNF avec la substitution-réponse 6 ssi PU
{G} l'a;
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2. P'U{G} a un arbre SLDNF finiment échec ssi P U {G} la.

Une déduction partielle est une spécialisation du programme par rapport
a un but par une succession de dépliages: on instancie les clauses définissant
le prédicat contenu dans le but, puis on déplie celles-ci (aucun critere d’arrét
n’est donné). Cette approche peut donc étre vue comme une généralisation du
dépliage qui préserve la méme équivalence opérationnelle. Ces résultats (sur la
conservation de I’ensemble des substitutions-réponses calculées et de I’ensemble
des échecs finis) sont obtenus sans restriction sur la regle de sélection choisie,
ni pour construire ’arbre SLD (SLDNF) utilisé pour la déduction partielle,
ni pour exécuter ensuite le programme. Les deux théorémes sous-entendent
“P'U {G} a une réfutation SLD (SLDNF) en utilisant une régle de sélection
sst PU{G} a une réfutation SLD (SLDNF) en utilisant une (éventuellement
différente) régle de sélection”. Néanmoins, les théoremes énoncés sont vrais
pour le cas particulier ou la méme regle de sélection est utilisée pendant les
trois dérivations (phase de déduction partielle, interprétation de P U {G} et
de P'U{G}), si:

1. la regle de sélection ne dépend que du but courant;

2. si le 19™¢ littéral est sélectionné dans le but G, alors le 1¢™ littéral est
sélectionné dans le but 6G.

La regle de sélection d’un interpréteur standard (sélection du premier atome
a partir de la gauche) pour les programmes logiques définis vérifie ces deux
conditions. Si en plus, les regles provenant d’une déduction partielle sont ajou-
tées au programme dans l'ordre (de la gauche vers la droite) ou elles sont dans
I’arbre SLD, alors la déduction partielle de = - préserve notre équivalence
opérationnelle forte (cf. [Kom93] pour une discussion sur la conservation de la
structure SLD par la déduction partielle).

Exemple 16
Soit P le programme suivant : .

p(X,Y) :- q1(X),q2(X,Y).
qi(a).

q1(X).

q2(£(X),Y) :- r(Y).
r(a).

r(Y) - r(Y).

r(b).

r(e).
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Le résultat d’une déduction partielle possible de P par rapport a p(X,Y)
est le programme P’:

p(£(X),a).
p(£(X),Y) :- x(Y).
p(f(X),b).
p£(X),0).

qi(a).

q1(X).

T Q2(f(X),Y) = r(Y).
r(a).

r(Y) :- r(Y).
r(b).

r(c).

Les arbres de dérivation SLD de P et P’ pour :- p(X,Y) sont:

P p(X,¥)

q1(X),q2(X,Y)
X/a

q2(a,Y) q2(X,Y)

echec

| X/£(X?)

r(Y)

A

r(Y) D D

O
] N
D .« .. D D
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et
wexy FEY X/£(X?)
o xrwf "’f(
r
Y/c
Y// / \\
Y/b

Les branches succes et les branches infinies ne sont pas déplacées par la dé-
duction partielle, seules certaines branches échecs sont supprimées. Cette tech-
nique peut étre rapprochée de la spécialisation de programmes proposée par K.
Marriott, L. Naish et J.-L. Lassez dans [MNL90]. Leur but est de spécialiser les
programmes logiques par rapport a eux-meémes, c’est-a-dire d’extraire les infor-
mations “cachées” d’un programme. Soit P un programme logique, une version
plus spécifique de P, notée P’, est un programme dont toutes les clauses sont
des instances (des versions plus spécifiques) des clauses de P, et tel que SS(P)
= SS(P'). Une version plus spécifique de P préservant les branches infinies, no-
tée P”, est une version plus spécifique de P telle que FF(P) = FF(P"), et qui
est donc cohérente avec la SLDNF. Quelque soit P un programme logique, la
version la plus spécifique de P existe et est unique (au nom des variables pres).
K. Marriott, L. Naish et J.-L. Lassez donnent un algorithme qui s’arréte si et
seulement si la version la plus spécifique d’un programme préserve les branches
infinies. Soit B un littéral, on note SD%(B) I'ensemble des succes de B qui ont
une dérivation succeés dans P d’une profondeur < k, et PD%(B) I'ensemble
des réponses partielles de B pour ses dérivations non-succes et non-échec dans
P de profondeur k. On note lub SD%(B) I'anti-unifié de SD%(B) (lub est la
notation anglaise pour le plus petit majorant, ici, par rapport a I'ordre < sur
les termes). La fonction msg2p(B) qui retourne la version la plus spécifique de
B préservant les branches infinies est alors:

‘ k:=0
. répéter
ki=k+1
jusqu'a lub SD%(B) ~ lub SD5(B) U PD%
return(lub SD5(B))

Exemple 17
La version la plus spécifique de I'’exemple précédent préserve les branches mfi
nies et est P”:

p(£(X),Y) :- q1(£(X)),q2(£(X),Y).
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qi(a).

qi(X).

q2(£(X),Y) :- r(Y).
r(a).

r(Y) :- r(Y).
r(b).

r(c).

La branche échec qui se trouvait dans P pour le but :-p(X,Y) n’existe plus
dans P”.

Ils proposent également une fonction qui trouve (sous certaines conditions)
la version la plus spécifique d’un programme (qui préserve SS mais pas FF).
Cette fonction est basée sur 'opérateur de conséquence immédiate Tp, et cal-
cule donc en mode bottom-up. Cette technique permet de calculer certaines in-
formations qu’on ne peut pas obtenir par les transformations classiques, comme
le dépliage. Si on reprend ’exemple précédent, on note P, le programme ob-
tenu en changeant la régle r(Y) : -xr(Y) par r(Y) : -q3(Y) et q3(Y) : -q3(Y).La
version la plus spécifique de P, est identique a lui-méme, sauf pour la définition
du prédicat p, qui devient:

p(£(X),a).
p(£(X),b).
p(£(X),c).

FF n’est pas préservé par la version plus spécifique.

K. Benkerimi et J.W. Lloyd [BL89] ont proposé un algorithme qui génére
une déduction partielle d’un programme a partir d’un but donné. Mais cet
algorithme reste restrictif dans la mesure ou dépliage et spécialisation de pro-
grammes ne permettent pas de récursiver la définition de certains programmes.
Il est plus puissant que la technique proposée par [MNL90}- qui parait plus adé-
quate pour le déboguage -, et possede des conditions naturelles pour garantir
sa terminaison.

2.2 Les stratégies

La plupart des travaux sur I’évaluation partielle des programmes logiques
utilisent les techniques de pliage et dépliage. Nous présentons différents types
d’utilisation de ces techniques: les systemes d’évaluation partielle automatique
pour Prolog pur, d’abord, comme ceux de [PP93] et [Fuj87]. Puis nous étudions
des stratégies de transformations qui ont pour cible une classe restreinte de
programmes, mais qui utilisent des outils puissants d’optimisations: les diffé-
rences de listes et 1'utilisation de propriétés comme l’associativité, ainsi que des
transformations qui visent a favoriser I'indexation des clauses dans la WAM.
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Nous finissons le chapitre avec des évaluateurs partiels pour Prolog complet
et les systémes jumelant évaluation partielle et interprétation abstraite. Notre
systéme se trouve a 'intersection de ces deux stratégies.

2.2.1 Deux algorithmes de déduction-évaluation par-
tielle

Un algorithme générique de déduction partielle: (DFUR)* [PP93]

M. Proietti et A. Pettorossi proposent un algorithme générique de déduc-
tion partielle. Générique, car il permet de transformer un programme logique
en fonction de ce que I'utilisateur veut (suppression des variables locales, ré-
cursion terminale ou linéaire, ...), et déduction partielle car cette procédure
ne prend en compte que des programmes logiques purs. La stratégie (DFUR)"
(definition-folding-unfolding-replacement) utilise les transformations définies
par Tamaki et Sato: I'équivalence préservée est donc celle du plus petit mo-
dele de Herbrand. L’algorithme a quatre parametres:

- la propriété ® que le programme résultat devra vérifier: elle doit étre
décidable et "locale”, i.e. un programme vérifie ® si chacune des clauses

vérifie ®. Plus formellement, si P; et P, sont deux programmes logiques,
on doit avoir ®(P,) et ®(P;) & O(P, U P,).

- la fonction o, dite dp-fonction, ou fonction de définition-pliage: c’est
elle qui gere la création des euréka-prédicats et qui effectue les pliages
correspondants. Elle dépend de la clause pour laquelle on veut créer un
euréka, des définitions déja introduites, et du programme courant. Elle
doit étre cohérente avec la propriété @ : soit C la clause qui vient d’étre
pliée, alors ®(C') est vraie, sinon « est indéfinie pour C. Aucune variante
ou instance d'un euréka-prédicat déja construit ne peut étre créée’;

- la fonction S de sélection de I’atome pour le dépliage;
- la fonction R de remplacement de but: cette fonction permet a ’utilisa-

teur de spécifier les propriétés intéressantes de certains prédicats (fonc-
tionnalité du prédicat length, associativité du prédicat append ...).

1Soient H, — Body; et Hy «— Body, deux définitions de deux eureka-prédicats. Ces deux
définitions sont des variantes I'une de 'autre ssi

- Body, ~ Body, et 0 est la substitution de renommage telle que 8{ Body; ) = Body;
- 6(Var(H,;)) = Var(H;)
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Nous présentons maintenant 1’algorithme. Les quatre fonctions sont défi-
nies, et la procédure est appliquée sur le programme logique P.

1. On divise P en deux ensembles de clauses TransfP et RestofP, tels que
TransfP est le plus grand ensemble qui vérifie ®.

2. Tant que RestofP# 0

(a) On choisit une clause C dans RestofP, et on effectue quelques étapes
de définition et de pliage (par 'application de la fonction «), afin
que ®( TransfPU {F}) soit vraie, si on appelle F la clause dérivée
par des pliages de C.

(b) Siles étapes de définition et de pliage n’ont pas été possibles, (parce
que C est un euréka, ou parce que a n’est pas définie pour C), alors

— les ensembles TransfP et RestofP ne sont pas modifiés;
sinon

- F est ajoutée a TransfP et les définitions qui ont été créées pour
plier C remplacent C dans RestofP.

(c) On effectue quelques étapes de dépliage en fonction de S sur les
clauses de RestofP, et si apres ces étapes, pour un ensemble T
de clauses de RestofP, on a ®(TransfPUT), alors T est ajouté a
TransfP.

M. Proietti et A. Pettorossi ont prouvé que si a est totale, et si ’ensemble
des corps des définitions que a peut créer a partir de P est fini, alors I’algo-
rithme (DFUR)* termine. Mais le probleme général de 1’arrét de cette procé-
dure reste indécidable.

Donnons d’abord un exemple de l'application de cette stratégie. L’exemple
choisi est celui proposé par [TS84] et repris dans [PP89].

Exemple 18
Le programme suivant calcule les sous-listes communes a deux listes.

- csub(L1,L2,L3):-subseq(L1,L2),subseq(L1,L3).
- subseq([],.).
subseq([X|L1], [XIL2]) :~subseq(L1,L2).

- subseq([XIL1],[YIL2]):-subseq([XIL1],L2).

WD
]

— Propriété ®: les corps de clause du programme résultat devront étre
linéaires par rapport a ’ensemble des variables de la téte de regle.



2.2. Les stratégies 57

— Fonction S de sélection de I'atome pour le dépliage: I’atome choisi sera
’atome de plus petite profondeur?, et si tous les atomes ont une profon-
deur égale, alors 'atome choisi sera ’atome de gauche.

- Fonction a de définition-pliage: soient deux atomes By et B; d’un corps
de clause, link(B,, B;) est vrai si Var(B,)N Var(B,) # 0. La cléture
transitive de la fonction link partitionne un corps de clause en ensembles
d’atomes. La fonction a créé une définition pour chacun de ces ensembles.

- Fonction R de remplacement de but : c’est la fonction Identité.

Seule la premiere clause ne vérifie pas la propriété @, on a donc au début
TransfP={2,3,4} et RestofP={1}. Par la fonction a on construit la définition
suivante:

§ - newi(L1,L2,L3):-subseq(L1,L2),subseq(L1,L3).

et par pliage de la clause 1 avec la nouvelle définition, on obtient
6 - csub(L1,L2,L3):-newi(L1,L2,L3).

On procede alors a un dépliage de la clause 5:

7 - new1([],_,L3):-subseq([],L3).
8 - newi([XIL1], [X|L2],L3):-subseq(L1,L2),subseq([XIL1],L3).
9 - newi(XIL1],[_iL2],L3) :-subseq([XIL1],L2),subseq([XIL1],L3).

Les clauses 6 et 7 sont alors ajoutées a TransfP, et RestofP={8,9}. On
procede a nouveau a une étape de définition-pliage. Pour la clause 9, a ne crée
pas de nouvelle définition, puisqu’on peut directement effectuer un pliage avec
la définition 5:

10 - newi1([XIL1],[_IL2},L3):-new1([X|L1],L2,L3).

Pour la clause 8, on définit I’euréka suivant :

11 - new2(X,L1,L2,L3):-subseq(L1,L2),subseq([XIL1],L3).

et le résultat du pliage est alors:

12 - newi([XIL1], [XIL2],L3) :-new2(X,L1,L2,L3).

2La profondeur d’un atome est donnée par la profondeur de ses arguments. La profon-
deur d'un terme est 0 pour une constante, et pour un terme de la forme f(f;,12,...1,}), la
profondeur est 1 + max(profondeur(t,),profondeur(ts. .. 1))
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La fonction de dépliage S sélectionne le deuxieme atome de la clause 11:

13 - new2(X,L1,L2,[X|L3]) :-subseq(L1,L2),subseq(L1,L3).
14 - new2(X,L1,L2,[Y|L3]) :-subseq(L1,L2),subseq([X|L1],L3).

Avant d’effectuer la derniére étape de définition-pliage, TransfP={2,3,4,6,
7,10,12}, et RestofP={13,14}. o ne construit pas de nouvelle définition pour
13 et 14, et le résultat du pliage est:

15 - new2(X,L1,L2,[XIL3]) :-new1(L1,L2,L3).
16 - new2(X,L1,L2,[YIL3]) :-new2(X,L1,L2,L3).

Ces deux clauses vérifient la propriété ®, RestofP est donc vide, la procé-
dure s’arréte. Le programme résultat est donc constitué des clauses TransfP
= {2,3,4,6,7, 10,12, 15,16}. En effectuant un dépliage sur la clause 7, on peut
encore légerement réduire le programme.

(DFUR)* est suivi d’'une procédure de contraction du code qui effectue
des dépliages sur les prédicats non récursifs afin d’éliminer certains euréka-
prédicats superflus (le probleme de savoir si un prédicat peut étre éliminé par
dépliages est indécidable). Cette procédure de contraction ne réduit pas le
programme dans cet exemple.

Cette stratégie est donc limitée par le fait qu’elle ne traite que les pro-
grammes logiques purs et définis et par le probléme de 1’arrét. Un autre point
noir est que la définition des fonctions de définition-pliage et de sélection soit
laissée a la charge de l'utilisateur. Mais elle est tres souple sur le choix de
la fonction ®, et peut étre, par exemple, guidée par des informations séman-
tiques (M. Proietti et A. Pettorossi donnent un exemple écrit avec le langage
Godel [HL91}). Surtout, elle permet de faire des transformations non triviales
de maniére automatique.

Un algorithme d’évaluation partielle avec contraintes

H. Fujita {Fuj87] propose un algorithme plus particuliérement destiné a la
spécialisation de programme (par rapport a un but assez fortement instancié).
Cet algorithme se déroule en deux phases. Dans la premiére étape, appelée
étape de spécialisation, le programme est déplié, et a chaque dépliage, une
nouvelle définition est créée pour rendre compte des différents types d’appels
possibles pour un prédicat. Lorsqu’on reconnait un appel de procédure spécia-
lisé (i.e. un appel déja traité), on utilise la définition correspondante. Lorsqu’on
rencontre une primitive, on ’évalue si possible, on la laisse inchangée sinon.
A la fin de cette étape (pour lequel la terminaison n’est pas garantie, puisque
Palgorithme ne détecte que des boucles simples), on a généré un grand nombre
de regles superflues. Ces regles sont alors supprimées par la seconde phase
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de I'algorithme qui calcule les contraintes communes a tous les appels d’un
méme atome. Les régles dont la téte est unifiable avec cet atome et qui ne sont
pas cohérentes avec ces contraintes sont alors effacées. Cette seconde phase
d’élimination peut étre rapprochée de la fonction msg2 proposée par [MNL90).
D. Smith et T. Hickey ont proposé diverses améliorations de cet algorithme
[SH90]. Ils se situent dans le cadre d’un langage de programmation logique avec
contraintes (égalités et diségalités) sur les arbres finis CLP(FT). Ce cadre leur
permet de rassembler les deux phases de I’algorithme en une seule, puisque les
contraintes sur les appels sont directement liées aux atomes et peuvent donc
étre évaluées au moment du dépliage. D’autre part, leur détection de boucles
plus perfectionnée (basée sur la méme idée de J. Gallagher que dans [BL89]),
garantit la terminaison de leur stratégie. Il s’agit d’une borne sur la profon-
deur des termes traités: au-dela de cette borne, les sous-termes sont remplacés
par des variables (c’est une sorte d’abstraction). Le nombre de procédures
spécialisées est donc limité. Ils proposent également un calcul des contraintes
communes a tous les appels d’'un méme prédicat, afin de retirer cette infor-
mation redondante du programme. Cette technique (lifting constraint suivi de
factorization) correspond a ce qui est proposé dans 'article de J. Gallagher et
M. Bruynooghe [GB90], mais étendu a des systemes de contraintes comportant
des égalités et des diségalités sur les arbres finis (3.« sur 'univers de Herbrand).
Cet algorithme ne semble néanmoins pas pouvoir se généraliser aux prédicats
a effets de bord.

2.2.2 Quelques raffinements de transformations

Autour des transformations de base que nous avons présentées dans la
section précédente, se sont développées une quantité d’autres transformations
qui contribuent & améliorer les techniques offertes par les systemes d’évaluation
partielle.

Eliminer les informations redondantes

J. Gallagher et M. Bruynooghe [GB90] proposent une transformation qui
vise a retirer d’'un programme les symboles de fonction et les constantes su-
perflus dans un programme (cf. 1.2.4).

Exemple 19
[GB90]Soit le programme d’'inversion de liste écrit avec des listes différen-

tielles:

rev(L1,L2) :- reverse(Li,L2-[]).
reverse([],L-L).
reverse([X|L1],L2-L3) :- reverse(L1,L2-[X|L3]).



60 Chapitre 2. Transformations de programmes logiques

Le symbole de fonction - des listes différentielles n’intervient pas dans le cal-
cul de P'inversion de la liste. Il peut, sans modification du comportement du
programme pour n'importe quel but portant sur le prédicat reverse/2, étre
éliminé.

rev(L1,L2) :- reverse(L1,L2,[]).
reverse([],L,L).
reverse([X|L1],L2,L3) :- reverse(Li,L2,[XIL3]).

Pour le premier programme, a chaque fois qu'un appel au prédicat rever-
se/2 est créé, 'interpréteur doit stocker une structure de données complexe
pour le deuxieme argument. Dans cet exemple trés simple, le gain en espace
est déja de 50%. Mais le bénéfice est gagné a plusieurs niveaux :

- en supprimant ce foncteur, l'unification est plus rapide,

- si le prédicat simplifié est défini par plusieurs regles, la transformation
favorise I’indexation des clauses.

La technique proposée dans [GB90] spécialise une procédure pour un but
(ici, pour le but rev(L1,L2), qui est équivalent au but reverse(L1,L2-[])).

Définition 22 [GB90] Soit P un programme contenant une procédure consis-
tant en n clauses p(t;) «— By,..., p(t,) «— B,. Soit p(s) un atome. On définit
une procédure appelée la spécialisation de p pour p(s). Soient X;,... X les
variables (distinctes entre elles) apparaissant dans p(s) dans lordre de leur
premiére occurrence (on suppose que Xy,... Xy n'apparaissent pas dans P).
Soit ¢ un nouveau symbole de prédicat (n’apparaissant pas dans P). Soit 6; le
mgu de p(s) et p(t;), pour 1 < i < n. La procédure pour q est ’ensemble des
clauses

q(X1,... Xx)0, «— B0, pour tout 1 tel que 6; # fail

Si, par analyse statique, on arrive a déterminer, pour chaque prédicat p de
P, un atome p(s) qui caractérise tous les appels de p (tout appel du prédicat
p est une instance de p(s)), alors on peut remplacer la définition de p par une
spécialisation de p pour p(s). [GB90] propose une méthode pour calculer une
approximation de l’ensemble des appels de p. Le principe du renommage d’un
atome par un nouveau symbole de prédicat, avec comme arguments les dif-
férentes variables apparaissant dans ’atome, est appelé reparamétrisation
(reparameterization) par T. Hickey ([SH90, HM89]). Une des optimisations de
la WAM est la sélection rapide des regles qui peuvent s’unifier avec le but
courant. Cette pré-selection avant unification se fait en comparant le premier
argument du but courant et de la téte de regle. Si les deux termes sont com-
patibles a une profondeur 1 (deux variables, ou deux fois le méme foncteur, ou
un foncteur et une variable), alors la regle est sélectionnée. Cette technique est
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appelée I'indexation de clauses. Le fait de renommer des procédures pendant
une pré-compilation (ou phase d’analyse statique) permet d’éliminer les cas
triviaux (8; = fail) et d’amener au niveau supérieur les différences entre les
clauses.

Utiliser Passociativité et les différences de listes

Nous présentons d’abord les structures de différences [CT77, SS86], ou dif-
férence de termes. Une différence de termes est un terme de la forme T — T7,
ou T et T’ sont des termes classiques. Les termes de différences permettent
de représenter les termes usuels. Le terme T — T’ représente le terme T dans
lequel chaque occurrence de T' a été remplacé par une constante. 7' est appelé
le délimiteur de T — T". Ainsi, on notera la liste [a,b] par la différence de
listes [a,b|L]-L, et ’entier s(0) par s(N)-N. L’utilisation de structures de
différences dans un programme nécessite I'’emploi de 1'unification avec occur-
check.

Beaucoup de travaux ont été menés pour automatiser les transformations
de programmes logiques dans le cas du traitement de listes, et méme plus par-
ticuliérement dans le cas du prédicat append/3. Nous illustrons ces méthodes
en commencant par un exemple classique.

Exemple 20
Le reverse naif est le programme suivant :

1 - append([],L,L).

2 - append([XIL1],L2,[X]L3]) :-
append(L1,L2,L3).

3 - reverse_naif([],[]).

4 - reverse_naif([XIL1],L2) :-
reverse_naif(L1,L3), append(L3,[X],L2).

On ajoute la définition suivante:

5 - reverse(L1,L2,X) :-
reverse_naif (L1,L3), append(L3,X,L2).

On effectue maintenant un dépliage de la définition:

6 - reverse([],X,X).
7 - reverse([Y|L1],L2,X) :-
reverse_naif (L1,L3), append(L3,[Y],L4), append(L4,X,L2).

Par application de I'associativité du append, on obtient:

- reverse([?lLl],L2,X) -
reverse_naif(L1,13), append(L3,[Y[|X],L2).

s 4]
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On peut maintenant effectuer les deux pliages (sur les clauses 4 et 8) par
rapport a la définition (clause 5).

9 - reverse([YIL1],L2,X) :-
reverse(L1,L2,[YIX]).

10- reverse_naif ([X|L1],L2) :-
reverse(L1,L2,[X]).

Le programme final est constitué des clauses {1,2,3,10,6,9}.

Par application des transformations proposées par Tamaki et Sato, on passe
- dela définition du reversenaif a la définition du reverse avec accumulateur
(qui est un cas particulier des différences de listes). J. Zhang et P.W. Grant
[ZG88] proposent un algorithme déterministe et qui termine pour effectuer
cette transformation. Pour chaque clause dont le corps contient des buts de la
forme p(Xy,...,X,...,Xs), ...append(X;, X,Y) (la variable X; doit vérifier
certaines hypotheses afin déviter que le processus ne se réitere a 'infini), on
construit la définition

newp(X;,...,Y,...,X,,X) : = p(X;,...,X,...,X,), append(X,X,Y).

On effectue alors une opération de pliage (par rapport a ces définitions)
sur toutes les clauses candidates, puis on essaie de transformer les définitions,
par dépliage, application de l’associativité du append et enfin pliage. Si le
résultat contient encore un appel au prédicat p, alors le programme original
n’est pas modifié, sinon, on remplace le programme original par celui résultant
de 'algorithme. Pour le programme reverse naif, on obtient le reverse de
Pexemple 19. Néanmoins, leur méthode reste tres restrictive, puisqu’elle ne
traite que les prédicats faisant appel a append.

D.R. Brough et C.J. Hogger [BH87] ont étudié d’une maniére plus générale
comment utiliser 'associativité des prédicats. Ils formalisent 1’associativité en
trois axiomes, et définissent un schéma général pour les prédicats récursifs. A
partir de ce schéma et d’éventuelles propriétés supplémentaires des prédicats
(comme la fonctionnalité), ils dérivent un algorithme de transformation qui
préserve I’ensemble des succeés du programme. Les programmes passent d’une
récursion linéaire a une récursion terminale. Cette méthode, bien que ne les
utilisant pas explicitement, est tres proche des systémes manipulant des struc-
tures de différences ([SS86, MS93]). Les axiomes utilisés par Brough et Hogger
pour formaliser 1’associativité peuvent étre formalisés a 1’aide des structures
de différences. Ainsi, cette méthode donne le méme résultat que celle de Zhang
et Grant lorsqu’elle est appliquée au reverse naif.

La derniére méthode que nous présenterons concernant les différences de
listes (ou d-listes) est plus complexe, et méle transformation de programmes et
analyse statique (analyse de mode, inférence de types, ...). K. Marriott et H.
Sendergaard [MS93] étudient la méme classe de programmes que [ZG88], celle
des programmes utilisant le append. Ils s’intéressent uniquement aux d-listes
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fermées, i.e. les listes de la forme [X;, X,,... X, | L] — L, avec n 2 0. Ces d-
listes peuvent faire passer la concaténation de listes d’un temps linéaire en la
longueur de la premiéere liste (avec le prédicat append) a un temps constant. Si
le premier argument du append est sous la forme d’une d-liste fermée, append
devient app*(L1-1L2,L2,L1). Le délimiteur de la d-liste joue alors le role d’un
pointeur pour effectuer le append. Si les trois arguments sont des d-listes fer-
meées, alors la nouvelle définition de append est app**(L1-L2,L2-L3,L1-L3).
Lorsque le second et /ou le troisiéme argument sont des d-listes fermées, append
ne peut pas étre optimisé par les d-listes. L’introduction de d-listes n’est pas
toujours correcte: méme dans le cas du reverse, la transformation n’est cor-
recte que si I'utilisateur lance un but avec comme premier argument une liste
close (de la forme [X;,X,,...X,], n > 0). Le probleme se situe a deux ni-
veaux différents: 'unification des d-listes n’est pas forcément cohérente avec
I'unification des termes qu’elles représentent ([]J-[] et [al-[a] ne s’unifient
pas alors que ces deux termes représentent []); d’autre part, la transformation
d’un append en un app* ou app** est liée a certaines conditions d’application
(celles que nous avons décrites précédemment, plus d’autres contraintes sur le
partage des variables entre les arguments du append). L’algorithme de Marriott
et Sgndergaard est décomposé en trois étapes. La premiére consiste, a partir
d’un marquage du but fourni par I'utilisateur qui indique quels sont les argu-
ments qui seront des d-listes fermées a 'exécution, a répercuter ce marquage
sur tout le programme. A la fin de cette étape, les arguments marqués sont
transformés en d-listes, et des appels au prédicat prédéfini var sont ajoutés
afin de garantir la correction de 'unification sur les d-listes. Les deux phases
suivantes nécessitent une analyse statique assez fine du programme (par des
techniques d’interprétation abstraite par exemple). Les endroits ou une conca-
ténation rapide de listes peut étre effectuée (ou la transformation est correcte)
sont détectés et modifiés (remplacement des appels a4 append par des appels a
app* et app**) dans la seconde étape. La troisiéme étape supprime les appels
a var la ou 'analyse statique le permet.

Cette méthode reste donc restreinte aux programmes de traitement de liste,
mais elle étudie d’une maniere précise les conditions sous lesquelles 'introduc-
tion de d-listes est valide (1’algorithme préserve ’ensemble des succes et la
terminaison) et fait le lien entre transformations de programmes et interpréta-
tion abstraite. De plus, leur algorithme, comme celui de [BH87] et [ZG88] est
déterministe et termine.

2.2.3 Deux systéemes automatiques d’évaluation par-
tielle

De nombreux systémes d’évaluation partielle existent (SPES [ABFQ92].

ProMiX [Lak89], TREQUASI [Azi87], le systeme de Fujita [Fuj87], ...) met-

tant en pratique les algorithmes et les transformations que nous avons vus
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précédemment. Nous avons restreint notre étude a deux systemes

- qui sont automatiques: ils ne requierent pas de directives de l'utilisa-
teur, tout au plus a travers certains parametres faisant varier le degré de
précision de I’évaluateur (et son temps d’exécution);

~ qui manipulent Prolog complet (i.e. avec prédicats prédéfinis), ce qui leur
permet de traiter n’importe quel programme réel.

PADDY ([Pre92a] et MIXTUS [Sah91] ont été développés le premier au-
tour de Sépia Prolog, dans le projet Eclipse de ’ECRC, le second autour de
Sicstus Prolog, chez SICS. Ces deux systémes présentent de nombreux points
communs. Ils préservent la méme équivalence des programmes (méme séquence
de substitutions-réponses, avec éventuellement suppression de branches infinies
apparaissant dans le programme original), tres proche de la nétre, et sont basés
sur les opérations de pliage, dépliage et définition. Les différences se trouvent
plus sur le traitement des prédicats prédéfinis et sur la prévention de boucles.

Le traitement des prédicats prédéfinis est différent dans ces deux applica-
tions. Ils passent tous les deux par une classification des prédicats, suivant leur
comportement (nous nous inspirons de celle proposée dans PADDY, aussi nous
la détaillerons plus loin). Il y a deux approches différentes des structures de
controle:

1

- celle qui propose des structures de controle ayant une sémantique plus
“propre”, et en particulier compatible avec les techniques de pliage et
dépliage (par exemple [Hil91]). PADDY appartient a cette famille.

- celle qui adapte le pliage/dépliage aux structures de controéle, et les em-
ploie, car la disjonction en particulier est implémentée d’une manieére tres
efficace dans la plupart des Prolog. MIXTUS appartient a cette seconde
famille.

PADDY simplifie le programme & optimiser, en supprimant les structure de
contrdle not/1, once,! et « et ;. Le résultat est un programme contenant
uniquement les structure de conjonction (, ) et des cuts ancestrauz 3[Pre92b). Le
résultat est un programme pouvant contenir de tels cuts ancestraux. MIXTUS,
par contre, traite directement ces structures de controle lors de son exécution,
et méme rajoute des if-then-else et surtout des disjonctions lors du dépliage.

La prévention de boucles est plus rapide dans PADDY que dans MIXTUS.
Mixtus regarde la liste des ancétres d’un but avant de le déplier, tandis que

3Le remplacement des cuts par les cuts ancestraux est une technique déja proposée par
R.A. O’Keefe [O’K90]. Elle consiste a décomposer le cut en deux littéraux, mark/1 et 1/1.
L’argument sert a lier le cut a son pére (la clause qui I’a introduit dans la dérivation), et
permet donc d’appliquer le dépliage.
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PADDY utilise une table des définitions déja créées, et recherche les buts si-
milaires déja traités a 1’aide d’une fonction de hachage. Cette modification lui
permet d’obtenir des temps d’exécution de son évaluateur partiel rapides.

Enfin, la stratégie globale (pour Prolog pur) des deux systémes est as-
sez proche. Leurs regles de dépliage et définition sont semblables a celles de
[PP91, PDL91], mais leur technique de pliage en est une restriction, puisqu’ils
ne plient qu’un seul atome, jamais une séquence d’atomes. C’est ce qui leur
permet d’automatiser facilement la création des euréka-prédicats, mais c'est
aussi ce qui les limite dans la modification des programmes: ils ne peuvent pas
traiter, par exemple, le cas du reverse (passer du reverse naif au reverse
avec accumulateur), ni rendre récursif un prédicat qui ne I’était pas. Ils sont
surtout efficaces lorsque le but est suffisamment instancié pour spécialiser le
programme par rapport a cet appel.

2.2.4 Interprétation abstraite et évaluation partielle

L’évaluation partielle semble naturellement liée a I'interprétation abstraite.
L’interprétation abstraite (ou toute autre forme d’analyse statique des pro-
grammes) calcule des informations sur les programmes (en général sur le com-
portement déterministe de certains prédicats, 'analyse des modes d’entrée-
sortie, I'inférence de types , ...), et 'évaluation partielle peut utiliser ces in-
formations afin soit d’augmenter le champ d’application des transformations
de base, soit de guider sa stratégie. 1l existe plusieurs articles traitant de ces
liens ([GB91, GCS88, MS93]...). Nous avons choisi de présenter un systéme
basé sur la résolution OLDT abstraite, comme celle que nous utilisons dans
notre systeme.

D. Boulanger et M. Bruynooghe [BB92] proposent un systéme de trans-
formations de programmes guidées par une interprétation abstraite basée sur
la OLDT résolution (Ordered Linear resolution for Definite clauses with Ta-
bulation [TS86]). La OLD résolution est une résolution SLD particuliére, la
regle de sélection de ’atome étant celle de 'atome le plus a gauche. La OLD
résolution avec une table mémorise les atomes sélectionnés et leurs solutions.
A chaque nceud de 'arbre OLD, on compare le but courant aux atomes de
la table. S’il existe une variante (ou une instance) du premier atome du but
dans la table, alors le but “pointe” sur les solutions de ’atome de la table
(on est sur un noeud passif), on arréte sa résolution, et on sélectionne I’atome
suivant du but. Sinon, on crée une entrée pour le but (on est sur un nceud
actif) dans la table, et on continue la résolution de ce but. Cette méthode, si
elle est combinée avec une abstraction (généralisation des atomes rencontrés),
termine et permet de capturer |’essence du comportement opérationnel du pro-
gramme. [KKH87] semble avoir été le premier articledans lequel est formalisée
cette combinaison. Boulanger et Bruynooghe, étant donné un programme et un
but, construisent une telle structure, et, a partir de la, effectuent des dépliages
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et des pliages (on retrouve cette idée chez [LS87, BL89]). Dans une premiére
phase, un ensemble de définitions est généré, qui est divisé en deux ensembles:
les définitions a déplier, et les définitions pliantes. L’ensemble des clauses a
déplier est fourni par les résultantes associées aux nceuds actifs, et I’ensemble
des clauses pliantes est fourni par les solutions des nceuds actifs. Leur pliage ne
respecte pas les conditions de correction de [TS84), mais leur systéme préserve
quand méme ’équivalence des programmes au sens de ’ensemble des succes. La
deuxieme phase consiste a effectuer les pliages et les dépliages en utilisant les
définitions créées et les clauses du programme original. Cette deuxiéme phase
est guidée par la structure OLDT abstraite du programme. Le programme ob-
tenu est alors optimisé par des dépliages classiques afin d’éliminer les prédicats
superflus générés aux étapes précédentes.

Cette méthode peut tenir compte de certains prédicats prédéfinis (qui ne
sont pas des structures de contréle) et de prédicats définis dans d’autres mo-
dules, par I'utilisation d’une table annexe qui caractérise ces prédicats et donne
une approximation de leurs solutions. Suivant I’abstraction choisie pendant la
construction de la structure OLDT, Boulanger et Bruynooghe retrouvent les
mémes résultats que [PP90, PP91], et leur méthode permet d’implémenter en
plus les techniques proposées par [GBY0] et {GCS88).

2.3 Conclusion

Il existe un grand nombre de travaux portant sur les transformations de
programmes logiques purs, basés essentiellement sur 1’équivalence au sens de
I’ensemble des succés. Cependant, les articles portant sur 1’évaluation par-
tielle de programmes Prolog complets considerent les séquences de substitution-
réponses. Ces systémes sont alors tres limités quant aux optimisations qu'ils
peuvent effectuer, ceci étant di aux restrictions d’application des opérations de
pliage et dépliage pour préserver cette équivalence. Il semble donc nécessaire
de jumeler ’évaluation partielle de Prolog complet & une analyse statique des
programmes, afin de compenser ces restrictions. Mais les problemes fondamen-
taux de ’évaluation partielle ne semblent pas prét d’étre résolus.

Dans [BD77], Burstall et Darlington posent les questions suivantes:

1. quelle est la taille de la classe des programmes qui peuvent étre améliorés
par les techniques de pliage/dépliage?

2. quelles sont les conditions (nécessaires et suffisantes) qui garantissent que
de telles transformations apportent réellement des améliorations?

Des embryons de réponses ont été apportées a ces questions, mais pas de ré-
ponse générale. Certains travaux, comme [ZG88, BH87, MS93] définissent la
classe des programmes que leurs transformations améliorent. D’autres justi-
fient 'optimisation qu’ils apportent : suppression de parcours de listes ([ZG88,
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MS93]), déterminisation du processus ([BH87]), simplification de I’unification
et favorisation de I'indexation des clauses ([GB90}), suppression de variables lo-
cales inutiles ([PP90]), ... Pour la plupart, la classe des programmes améliorés
n’est pas connue ([Fuj87] ...), et I'amélioration peut étre tres dépendante de
I'implémentation du langage (introduction de la disjonction dans MIXTUS).
Par exemple, aucun critére général d’arrét du dépliage satisfaisant n’est donné:
trop de dépliages risquent de faire exploser le nombre de regles du programme,
tandis que des pliages inutiles augmentent le nombre de pas de calcul néces-
saires. Seize ans aprés leur formulation, les problemes soulevés par [BD77] sont
toujours d’actualité.

Nous allons présenter maintenant notre approche de 1’évaluation partielle,
qui se base sur la transformation de programmes Prolog complet et I'utilisation
de interprétation abstraite pour guider les opérations de transformations.
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Chapitre 3

Vers une évaluation partielle
guidée par interprétation
abstraite

Les opérations classiques de transformations (pliage, dépliage, ...) conser-
vent la sémantique au sens de 1’ensemble des su:¢c~s des programmes logiques.
Elles ne peuvent donc pas étre appliquées directement aux programmes Prolog
comportant des prédicats prédéfinis, et surtout avec des structures de controle
comme le !, car elles ne préservent pas le comportement opérationnel (avec un
interpréteur standard) du programme original. D’autre part, les systéemes déja
existant manipulant Prolog complet ont des difficultés a appliquer certaines
transformations par manque d’informations sur le programme.

Les transformations que nous proposons préservent donc 1’équivalence opé-
rationnelle forte (décrite dans le chapitre 1), et prennent en compte Prolog
complet. Certains travaux ont déja étudié les transformations préservant une
équivalence opérationnelle similaire ([PP91]), en considérant Prolog complet
([Sah91, PDL91]), sans information sur les programmes. D’autres systémes pro-
posent des transformations pour les programmes logiques récursifs ([Azi87]),
ou ne transformant que certains prédicats récursifs pour obtenir des résultats
plus puissants mais moins généraux ([BH87]). Dans ces deux cas, ils utilisent
la connaissance de propriétés comme l’associativité. [BR89] consideére les pro-
grammes Prolog avec cut et utilise des informations de mode sur les prédicats.
Enfin, I’algorithme de spécialisation de programmes logiques de [GB91] est
réellement guidé par une interprétation abstraite, mais n’utilise pas les mémes
informations que nous et ne considere que Prolog pur.

Dans ce chapitre, nous utilisons une interprétation abstraite basée sur la
résolution OLDT, proposée par [Lec94), qui donne a notre systéme |’ensemble
des formes d’appels et de solutions qui apparaissent durant la résolution, ainsi
que des informations concernant leur terminaison et leur comportement dé-
terministe. Contrairement a [BB92], nous ne guidons pas nos transformations

69
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par une structure “externe”, mais nous “incorporons” les informations fournies
par l'interprétation abstraite a I'intérieur du source du programme, manipu-
lant ainsi des programmes “typés”. Ces informations sont ensuite effacées du
programme final. Notre systéme ne propose pas de stratégie pour transformer
les programmes, mais nous essayons de définir les propriétés minimales a satis-
faire par les renseignements donnés par les analyses statiques (ou ’utilisateur),
afin de les incorporer a nos programmes. Ces conditions étant trés proches des
contraintes définies pour le langage de programmation logique avec contraintes
CLP(X) [JL86, JL8T], nous avons étendu nos transformations & CLP. Nous es-
pérons ainsi fournir un cadre générique de transformations de programmes
logiques avec contraintes guidées par interprétation abstraite.

Les prédicats prédéfinis posent deux types de probléemes: par rapport a
I'interprétation abstraite et par rapport aux transformations de programmes.
Lorsqu’une analyse statique donne des renseignements sur le comportement
opérationnel d’un programme pour un but donné, on s’attend & ce que ces
renseignements soient vrais pour toute instance de ce but. Cela est toujours vrai
dans le cadre de la programmation logique pure, mais devient faux dés qu’on
integre des prédicats prédéfinis: var(X) donne un succes, var(a) un échec.
D’autre part, les transformations de programmes définies au chapitre 1 ont des
conditions d’application encore plus restrictives avec de tels prédicats. Il faut
donc éliminer ces prédicats avant la phase d’analyse statique, afin d’obtenir des
informations correctes pour le programme complet. Intégrer les informations
fournies par I'interprétation abstraite dans le programme Prolog complet initial
nous permet :

- d'une part, de compenser la prise en compte des prédicats a effets de
bord: les prédicats prédéfinis restreignent les possibilités d’applications
des transformations, mais des informations supplémentaires sur le com-
portement particulier (déterminisme, ...) de certains littéraux peuvent
amoindrir ces restrictions;

- d’autre part, de mieux manipuler les prédicats prédéfinis par la connais-
sance de leurs contextes d’appel.

Nous présentons ensuite les conditions sur l'interprétation abstraite néces-
saires a notre systeme, et le formalisme choisi. Puis nous étendons la définition
de nos transformations a ces programmes specifi€s, en prenant en compte notre
classification des prédicats prédéfinis.

3.1 Schéma général

Notre but est donc de proposer un systeme de transformations de pro-
grammes Prolog complet en intégrant des informations (de nature non définie)
sur le programme. Le dessin 3.1 montre les différentes étapes du systeme.
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Le plan de ce chapitre suit & peu pres le programme du début a la fin:

- Détape d’analyse statique n’est pas de notre ressort, nous présenterons
au moment de la spécification les conditions que ses résultats doivent
respecter pour pouvoir étre incorporés a notre systeme;

- la fleche en tirets indique une opération qui n’est effectuée que dans cer-
tains cas: le programme contient des assert et I’analyse statique permet
de connaitre la forme des arguments du assert. On appelle Specif 'opé-
rateur qui boucle sur le schéma (combinaison d’élimination des prédicats
prédéfinis, de spécification et de traitement des assert). Un exemple
sera développé avant de présenter les transformations de programmes;

- apres les transformations de programmes, on donnera quelques algo-
rithmes qui permettent de spécialiser les clauses en fonction de leurs
schémas d’appel.

3.2 Les prédicats prédéfinis

Notre but est de proposer des transformations de programmes qui soient
respectueuses du comportement opérationnel standard de Prolog. Pour obtenir
une telle équivalence, nous devons définir une sémantique opérationnelle pour
les effets de bord ([AMP92] étudie également une nouvelle sémantique pour
les programmes Prolog comportant des prédicats prédéfinis). Nous considérons
que les lectures et les écritures se font sur un ruban infini d’un c6té, et qu’il
y a un ruban pour chaque source (entrée/sortie standards ou sur fichiers).
La téte de lecture est accessible en exclusion mutuelle pour ['utilisateur et le
programme, et elle se déplace apres chaque lecture ou écriture, toujours vers le
c6té infini. Deux programmes équivalents devront produire les mémes rubans.
On dira qu'un atome est a effet de bord s’il modifie un des rubans d’entrée-
sortie, ou si son exécution modifie le mécanisme de résolution SLD. Ainsi, nous
nous plagons dans le cadre des clauses définies, car le méta-prédicat not/1 de
négation par I’échec, tel qu’il est défini dans Prolog, peut étre simulé par un ! :

not(X):- X, !, fail.

not (X) .

Dans la premiére partie, nous proposons une classification des prédicats
prédéfinis en fonction des propriétés qui nous intéressent, tandis que dans la
deuxiéme partie, nous nous intéresserons plus particulierement aux prédicats
prédéfinis qui posent des problemes pour la correction des informations fournies
par l'interprétation abstraite.
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3.2.1 Classification des prédicats a effets de bord
Propriétés intéressantes

Les principales transformations que nous voulons effectuer sont celles pré-
sentées dans la section 1.2, c’est-a-dire le pliage, le dépliage déterministe, et
le dépliage en téte, qui est la transformation la plus restrictive: les atomes a
gauche de ’atome déplié doivent étre déterministes et sans effets de bord, et la
substitution qui résulte du dépliage est insérée juste avant cet atome. On voit
donc que les propriétés de déterminisme et d’effets de bord sont primordiales
pour appliquer les opérations de base. Nous donnons ici la liste des propriétés
intéressantes pour nos transformations. Soit A un atome. Il peut étre:

instanciable [Pre92a): si (A,X=t) = (X=t,A) V X variable, t terme, et
ou = dénote I’équivalence opérationnelle.

terminant: si sa dérivation ne contient pas de branche infinie. Par
exemple, tous les prédicats prédéfinis (sauf les méta-prédicats) termi-
nent;

sans effets de bord;

effacable par échec [Pre92a): si (A, fail) = (fail,A) = fail. Le ! et
tous les prédicats a effets de bord ne sont pas effacables par échec. C’est
la conjugaison des deux propriétés précédentes.

Remarque: un atome effagable par échec n’est pas forcément déterministe
(ex: le prédicat clause/2,3 qui teste {(clause/2) si une clause de téte le
premier argument et de corps le second existe dans le programme courant,
et renvoie (clause/3) le numéro de référence unique assigné a chaque
clause. Le prédicat défini par la clause argument doit étre dynamique).

- déterministe:si’arbre-SLD de racine A est constitué d’une seule bran-
che.

- prédicat-test : On appelle prédicat-test un prédicat p tel que, pour tout
terme t:

- p(t) termine, est déterministe et sans effet de bord;

- la substitution-réponse de :- p(t) est vide.

(Deux prédicats-tests peuvent permuter entre eux.)

Par construction du- graphe de dépendances des prédicats, on peut ensuite
classer les prédicats statiques définis par I'utilisateur. Soit p un prédicat défini
par l'utilisateur. Il faut que les prédicats dont dépend p aient tous la méme
propriété pour que p en hérite. Ceci est vrai pour toutes les propriétés énoncées
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ci-dessus, sauf pour le déterminisme, qui dépend également des clauses défi-
nissant p (soit toutes ses clauses sont en exclusion mutuelle, soit il n’a qu’une
clause).

La prédiction des propriétés des prédicats dynamiques (et donc des prédi-
cats qui en dépendent) est plus difficile. Elle peut provenir soit d’une analyse
statique (interprétation abstraite par exemple) fine, soit par le graphe de dé-
pendances du programme généralisé obtenu dans la section 3.2.2 (les propriétés
des prédicats dynamiques sont alors déduites de la méme fagon que pour les
prédicats statiques). Le déterminisme ne peut pas étre déduit par cette seconde
méthode.

" Classement des prédicats prédéfinis

Nous donnons ici un classement de quelques prédicats prédéfinis choisis
(arbitrairement) parmi les plus courants. Nous nous basons sur le langage
Sicstus Prolog, sauf pour les cuts ancestraux qui sont définis dans Sépia Prolog.
Le mark/1 et le !/1 sont les primitives utilisées dans [Pre92b] pour pouvoir
déplier le cut classique. mark(v) donne un succes a I’appel, lie v & une valeur
unique, et échoue au moment du backtracking. ! (v) donne un succes a ’appel
et enleve tous les points de choix jusqu’au littéral mark(v).

243
1 2 3 4 5 243 +
445
Inst. | Term. | Sans edb | Det | o vide | Eff. échec | Pred.-test
<,>,<,2 ... x X X X X X
var X X X X X X
nonvar X x X x X X
atomic,float X X X X X X
== (syntax.) X X X X X X
| arg X X X X
| functor x X X X
clause/2,3 X X X
dif X X X X X X X
copyterm X X X X
assert x X X
read X X
write bl X X
1/0 X pd X
retract X *
= (unif.) X X X X
mark/1 x P X X X
/1 X X X
is (affectation) X X X X
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Méta-prédicats

243
1 2 3 4 5 243 +

4+5

Inst. | Term. | Sans edb | Det | o vide | Eff. échec | Pred.-test

freeze X ? ? ? X ? ?
setof ,bagof | ? ? ? ? ? ?
findall ? ? ? X ? ?
call ? ? ? ? ? ?
once ? ? ? X ? ?

Les 7" signifient que la propriété dépend de I’argument du méta-prédicat.
Ce tableau permet d’appliquer les transformations correctement pendant la
phase d’évaluation partielle, mais pourrait étre utilis€é comme une pré-table des
solutions par l'interprétation abstraite (c’est le systéme employé par [BB92)).

3.2.2 Elimination des prédicats & effets de bord par
généralisation de programme

Les prédicats a effets de bord ne sont pas monotones

Si on considere un programme P écrit en Prolog complet, et G un but pour
P, alors on s’apercoit que les propriétés suivantes:

- Si la résolution de G termine, alors Vo substitution, ¢(G) termine;
- Yo substitution, Solutions(o(G)) C o(Solutions(G))

ne sont pas vérifiées.

Exemple 21
p(X,b) :=1t.
p(0,a).
p(s(X),a) :- p(X,a).
Pour le but p(X,Y) : 1 solution.
Pour le but p(X,2) : une infinité de solutions.

Exemple 22
p(X,a) :- retract(p(X,Y)),retract(p(X,Y):-p(X,Y)).
p(Xx,Y).
p(X,Y) :- p(X,Y).
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Pour le but p(X,Y) : 2 solutions.
Pour le but p(X,b) : une infinité de solutions.

P(X,Y) [1,2’3]

Y=a
retract(p(x,v)), O pX,Y)
retract ((p(X,Y):-p(X,Y))) 1]
[2]

retract(p(X,Y)),

retract ((p(X,Y):-p(X,Y))) retract((p(X,Y):-p(X,Y)))
tal échec f

o

Les listes de numéros représentent les listes de points de choix (par numéro
de regles) de chaque nceud.

Dans cette section, nous proposons une méthode pour éliminer les prédicats
a effets de bord d’un programme, afin que les propriétés calculées par interpré-
tation abstraite sur ce programme pour un but donné soient vraies pour toute
instance de ce but.

Elimination e.d.b.

Programme avec — s Progranune sans
effets de bord T —————u———" effets de bord

(P,B) * (P’,B’)
Lifting lemma
[L1087]
Programme avec o Programme sans
effets de bord * effets de bord
(P,0B) (P,6B°)

(Programme,But) — (Programme’,But’) : les propriétés calculées pour le pro-
gramme de gauche sont correctes pour le programme de droite.
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Propriétés calculées par l’interprétation abstraite

Pour un programme Prolog pur et un but donnés, les informations fournies
par interprétation abstraite que nous pouvons traiter portent sur la forme des
littéraux appelés pendant ’exécution (schéma d’appel, ou encore pré-schéma),
la forme de leurs solutions (schéma de solutions ou post-schéma), leur termi-
naison et leur déterminisme, telles que les schémas d’appels et de solutions
soient exprimés sous la forme de systemes d’équations et de diséquations, qui
peuvent étre vus comme des contraintes sur les termes des atomes appelés.

Principe général

Cadre choisi Nous avons choisi le cadre de Sicstus Prolog, qui est compatible
avec un grand nombre d’autres Prolog.

Les prédicats qui ne sont pas monotones sont les structures de controle, qui
modifient le mécanisme de résolution, les prédicats dynamiques, qui modifient
le source de programme. Nous étudions également les deux autres prédicats a
effets de bord, i.e. les prédicats d’entrée et de sortie: le cas de tous les prédicats
prédéfinis est équivalent.

Description de la méthode d’élimination des prédicats & effets de
bord par généralisation de programmes La plupart des prédicats que
nous traitons ont une action restrictive sur le comportement du programme:
le ! coupe des branches, le read en instanciant ses arguments peut faire échouer
des unifications. Notre méthode consiste donc a trouver une version plus gé-
nérale du programme original (cf. définitions 23 et 24, proposition 14), qui
soit sans effets de bord. Nous modifions les programmes afin d’obtenir un pro-
gramme dont 1’arbre SLD contient I’arbre SLD du programme original : ’arbre
SLD original doit étre un calque de I'arbre SLD du programme logique pur,
auquel on a retiré certaines branches. Cela nous permet de conserver les pro-
priétés de déterminisme (si le plus général I'est, le plus précis l'est), d’ensemble
de substitutions-réponses et d’arrét.

La généralisation du programme ne peut pas étre exactement obtenue pour
un programme contenant des assert: on obtient un programme plus général
pour les propriétés d’arrét et de substitutions-réponses, mais pas pour la pro-
priété de déterminisme.

a) read/write

Ces prédicats sont tous les deux déterministes, et leur action porte sur le ru-
ban d’entrée-sortie et sur la téte de lecture. L’effet du write s’arréte la, il n’in-
flue pas sur les propriétés calculées par 'interprétation abstraite. Par-contre,
le read unifie son argument avec le terme lu sur le ruban de lecture. Il peut
donc soit échouer, soit instancier son parametre. C’est une action “restrictive”
sur le programme, qui n'influe pas sur la terminaison ou le déterminisme d’un
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programme, mais qui détermine de maniere plus précise ses schémas d’appels
ou ses schémas de solutions. Si on élimine les read d’un programme, les pré-
schémas et les post-schémas calculés pour ce programme inclueront de maniére
large les pré-schémas et les solutions du programme au moment de ’exécution.
On peut éliminer pour les mémes raisons les autres prédicats prédéfinis qui ne
sont pas particuliérement étudiés ici.

b) Coupe-Choix

Le cut est déterministe, et son action revient a couper des branches dans
P’arbre de résolution SLD. Il influe donc sur toutes les propriétés calculées par
Vinterprétation abstraite, dans le sens ou, si un programme P avec coupe-
choix termine pour un but B, le méme programme P sans coupe-choix (par
une manipulation syntaxique) ne termine pas forcément pour B, puisque un
cut peut empécher de “tomber” dans une branche infinie. Par-contre, si P sans
coupe-choix termine pour B, alors P avec cut termine pour B. Il en est de
meéme pour toutes les autres propriétés calculées par 'interprétation abstraite.

c) retract

Le prédicat retract n’est pas un prédicat déterministe, mais son action,
en ce qui concerne la conservation des propriétés de l'interprétation abstraite,
est semblable a celle du cut, car elle ne fait que supprimer des branches dans
I’arbre. Pour simuler le déterminisme du retract, il faut donc ajouter au
programme des faits de la forme retract(régle) soit pour chaque regle du
programme, soit pour un sous-ensemble des regles du programme, si on peut
faire un caractérisation assez fine des regles dynamiques.

d) assert

Le prédicat assert est déterministe, mais il ajoute des branches de dériva-
tion a I’arbre de résolution SLD en cours d’exécution. Nous montrons dans la
section 25 qu’en fait il suffit d’effectuer une fois chaque assert dans le pro-
gramme original avant de le donner a l'interprétation abstraite, et d’annuler
P’action des assert, pour que les propriétés calculées par |'interprétation abs-
traite soient valides (seul le déterminisme est perdu). Nous ne pouvons traiter
que les assert dont au moins le symbole du prédicat de I’argument est connu
(sinon, la transformation est triviale et I'interprétation abstraite ne pourra plus
calculer d’informations intéressantes).

Exemple 23
Soit le programme composé d'une seule clause:

p(s(X)) :- assert(p(0)), p(X).

Si on applique la transformation sur le assert pour fournir le programme
a l'interprétation abstraite, on obtient:

p(0).

p(s(X)) :- p(X).

L'interprétation abstraite va alors déduire que pour tout but de la forme
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=P (sn (0) ) )
le programme termine et est déterministe. La propriété de terminaison est
vraie pour le programme original, mais pas la propriété de déterminisme.

Néanmoins, si 1’'interprétation abstraite peut détecter les atomes (et donc
certains assert) qui ne seront appelés qu’une seule fois pour un certain but,
alors la propriété de déterminisme peut étre calculée correctement.

e) disjonction et if-then-else

La disjonction est notée par I’opérateur ;. Soient P; et P, les deux sous-
programmes suivants:
Py : A:- Avant, (B1;B2), Apres.

et

P,: A:- Avant, B.
B:- Bl, Apres.
B:- B2, Apres.

ou
— Avant, Apres, Bl et B2 sont des conjonctions d’atomes;

- B est un atome avec un nouveau symbole de prédicat, et dont les ar-
guments sont les variables qui apparaissent 4 la fois dans {A,Avant} et
dans {B1,B2,Apres}.

On a P, = P, si ni B; ni B, ne contiennent de !, puisqu’on peut assimiler la
différence entre les deux sous-programmes a une séquence de définition-pliage-
dépliage. Il faut donc respecter les conditions d’application du dépliage.

Exemple 24

p(X) :- ok, (X is 1,';X is 2).
p(0).
ok.

Il y a une solution {X=1} pour le but :=p(X). S: ¢n transforme le programme:

p(X) :- ok, pnew(X).
p(0).

ok.

poew(X) :- X is 1, !,
pnew(X) :- X is 2.

On obtient deux solutions. {X=1} et {X=0}. pour le but := p(X). Mais si on
ignore le !, on obtient algrs les trois solutions {X=1}, {X=2} et {X=0}.
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La disjonction ne peut donc pas étre toujours facilement remplacée (dans
un programme réel) par deux clauses. Mais cette transformation peut étre
effectuée en vue de la phase d’interprétation abstraite, puisqu’on élimine les !.

La sémantique de 'opérateur ’->’ est if-then [Swe93]:

-A->B
if A then B
:-ALB.

mom

Combiné avec la disjonction, on obtient ’opérateur ’if-then-else’:

:-A->B;C

if A then B else C
- ALB.

- C.

Les ! n’étant pas acceptés dans la partie condition (A), cette transformation
est toujours correcte.

Voici un résumé des propriétés calculées par l'interprétation abstraite sur
des programmes “épurés” et qui sont conservées pour les programmes origi-
naux:

Atomes dépendant de — | read/write,!, retract | assert
Propriéteés | Disjonction, If-then-else
Terminaison ouil oul
Déterminisme oui

Schémas d’appels oul oui
Schémas de solutions oui oui

La méthode consiste donc a transformer les disjonctions et les alternatives,
puis a éliminer les read, write,!, et retract; et enfin a effectuer les assert
(avant d’éliminer les appels a assert). Dans la suite, nous nous attachons a
prouver la correction de notre méthode, sans tenir compte de la disjonction
et du if-then-else. La preuve consiste a comparer les arbres de résolution SLD
d’un programme avant et apres transformation. Pour cela, nous définissons les
notions d’arbre de résolution et d’arbres partiels associés, et nous montrons
qu’ils ont exactement le méme rapport qu’entre un programme a effets de
bord et le méme programme “épuré”. La preuve pour le assert est différente
et séparée.

Notion d’Arbre Maximal et d’Arbres Partiels associés

Notre but est donc de passer d'un programme avec effets de bord a un pro-
gramme écrit en Prolog pur. Cette transformation s’effectuant en deux étapes,
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nous présentons d’abord les différents domaines de définition des programmes
Prolog que nous considérons:

- I, = {programmes Prolog pur}
- Il = {programmes Prolog pur + prédicats assert}

- .4y = {programmes Prolog contenant les prédicats a effets de bord cut,
read/write,assert/retract}

On induit d’abord la définition de ’ensemble des succes d’'un programme
par rapport a un but, qu’on notera SS(P,A) pour P un programme et un A un
but, de la définition de 'ensemble des succes d’un programme (5S(P)). SS(P,A)
est donc la restriction de SS(P) a tous les atomes qui sont instances de A. Pour
caractériser le comportement d’'un programme, nous définissons maintenant la
notion d’arbre de dérivation maximal, puis des arbres de dérivation partielles
qui peuvent lui étre associés.

Définition 28 L ‘arbre de résolution d’un programme P, P€ Il.4, et d’un but
B, not€ Arbre(P,B), est l'arbre de dérivation SLD avec la régle de sélection
standard, tel que :

- ses neeuds sont €tiquete€s par une liste d’atomes, aurquels on associe la
liste des régles candidates a l'unification avec le premier atome de la liste,
dans l'ordre ot ces régles apparaissent dans le programme (liste vide pour
les prédicats prédéfinis qui font appel d la librairie Sicstus);

- ses arcs sont étiquetés par le numéro de la régle utilisée et par le systéme
d’équations {premier atome = téte(régle)}

- ses noeuds solutions sont ceur étiquetés par la clause vide, notée O,

Exemple 25
1. app([],L,L).
2. app([xlL1],L2,[xIL3]):- app(L1,L2,L3).
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:- app(L1,L2,[a,b]).

0

L2=[a,b]

app(L1,L2,[a,b]) [1,2]
=a
Li={a|LL1
T

app(LL1,L2,[b]) [1,2]

L2=[b] X=b L3=[]
LLi=[] /1 2 LL1=[1b]
] app([],L2,01) 1]
1| L2=[]
O

Définition 24 Un arbre partiel de résolution d'un programme P, P€ Il 4, et
d’un but B, noté Arbre-partiel(P,B), est un sous-arbre haut de Arbre(P,B), tel

que:

- ils ont méme racine;

- tout neeud-solution de Arbre-partiel(P,B) est un neeud-solution de Arbre-

(P.B));

— il eriste une application injective monotone pour l'ordre de Dewey de
Uarbre partiel vers un sous-ensemble de l'arbre :

6 : Neud(Arbre-partiel(P,B)) — {Naeud(Arbre(P,B))}*
V n € {Neud(Arbre-Partiel(P,B))}", Uétiquette de n est identique ou

plus générale que celle de §(n), et la liste associée d n est identique ou
plus grande que celle associée a 6(n).

Si on superpose un arbre partiel sur I’arbre de dérivation auquel il se rap-
porte, I'arbre partiel doit étre filtré par I’arbre de dérivation.

Soient 8,,6,,...0, les substitutions-réponses associées aux branches suc-
cés de 'arbre (partiel) de résolution du programme P et du but B. On no-
tera Solutions(Arbre(P,B)) (Solutions(Arbre-partiel(P,B))) I'ensemble des in-

stances closes de {6, B,

6,B,...0,B}. De la méme fagon, on notera Schémas-

d’appels(Arbre (P,B)) (ou Schémas-d’appels(Arbre-partiel(P,B))) 'ensemble des
instances closes des atomes qui apparaissent comme étiquette d’'un nceud de
Parbre (partiel) de résolution de P et de B. Pour éviter les surcharges de nota-
tions, Solutions(P,B)) et Schémas-d’appels(P,B)) dénoteront respectivement
Solutions(Arbre(P,B)) et Schémas-d 'appels(Arbre(P,B)).
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Proposition 14 Soient P un programme et B un but :
1. St Arbre(P,B) est fini, alors tout arbre partiel pour P et B est fini;

2. 8i Arbre(P,B) est déterministe, alors tout arbre partiel pour P et B est
déterministe;

3. Solutions(Arbre-partiel(P,B)) C Solutions(Arbre(P,B));
4. Schémas-d’appels(Arbre-partiel(P,B)) C Schémas-d’appels(Arbre(P,B)).

Preuve
Cette proposition est immédiate a partir de la définition d’un arbre partiel.

1. Chaque nceud de Arbre-partiel(P,B) appartient également a Arbre(P,B),
donc tout arbre partiel de Arbre(P,B) ne peut contenir une branche
infinie que si Arbre(P,B) en contient une.

2. Si Arbre(P,B) a une seule solution, alors tout arbre partiel pour P et B
a au plus une solution. De plus, si Arbre(P,B) est complétement déter-
ministe (constitué d’une seule branche), alors tout arbre partiel pour P
et B est completement déterministe.

3. immédiat.

4. D’apres la définition, les étiquettes de Arbre-partiel(P,B) sont plus ins-
tanciées que celles de Arbre(P,B).
O

Elimination des!, read/write et retract

Dans une premiere partie, nous nous limitons aux programmes contenant
3
les prédicats a effets de bord !, read, vrite, et retract.

Définition 25 Transformation
¥1 Hedb — nass
~avec @, homomorphisme qui ajoute des fails:

1. | .
2. read()) «.
3. write() «.

4. on recopie chacune des régles du programme dans un fait:
retract(regle) «.
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Soient P € I 4 un programme et B un but. Pendant la résolution de ¢, (P)
par rapport a B, les effets de bord sont inhibés: le !, le read et le write s’ef-
facent lors de la résolution, sans la modifier. Le retract reste indéterministe,
mais il ne modifie pas le code du programme.

Définition 26 Comportement du Coupe-choix

Le ! efface la fin de la liste des points de choiz sur tous ses neuds ancétres
qui se situent sur le chemin d partir du neud qui le génére jusqu’av neeud ou
il est le premier atome de la conjonction.

Définition 27 Comportement du retract :

Un retract supprime les régles qui s’unifient avec son argument, et efface
ausst toutes les occurrences de ces régles dans les listes de points de choiz des
neeuds de l'arbre de derivation qui sont interprétés aprés lui par la régle de
parcours standard (le retract ne remet pas en cause les listes de points de
choiz qui ont déja €t€ construites).

Exemple 26
fait(b).
fait(c).

p(X) :- retract(fait(X)).

Si on pose la question :-= p(X), la premiere fois, les solutions sont {X=b;
X=c}, puis, a chaque fois qu'on repose cette méme question, il n’y a pas de
solution.

Exemple 27
fait(b).
fait(c).

p(X,Y) :- retract(fait(X)), q(¥).
q(X) :- retract(fait(X)).
:= p(X,Y) est déterministe, est la solution est {X=b,Y¥=c}.

Proposition 15 L ’arbre de résolution d’un programme prolog P, pouvant com-
porter les prédicats a effets de bord !, read /write et retract, et d’un but B
est un arbre partiel de l'arbre de résolution Arbre(p,(P),B).

Preuve

a) Si on ajoute des write(.) a ¢;(P): le prédicat write est un prédicat
déterministe, dont 1'effet de bord s’effectue a 1'écran, et n’affecte pas le dérou-
lement du programme;

b) Si on ajoute des read(_) a ¢;(P): le prédicat read est un prédicat
déterministe, qui instancie le terme qu’il a en parametre.

— Si P'unification échoue, la branche se termine en échec, on a enlevé un
sous-arbre & Arbre(P,B): on a toujours

Solutions(Arbre(P,B)) C Solutions(Arbre(yp, (P),B))
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- Si l'unification réussit, le sous-arbre fils sera plus instancié: soit 8 la
substitution-réponse du read. La résolution va se faire comme pour
Arbre(P,B), modulo 6 puisque tous les nceuds seront plus instanciés. Tant
que @ ne sera pas inconsistante avec le systeme d’équations du sous-arbre
de Arbre(P,B), Arbre(yp, (P),B) sera identique; la ou 6 sera inconsistente,
la branche s’arrétera en échec dans Arbre(P,B).

c) Si on ajoute des! & ¢,(P): le! efface des éléments dans la liste des
points de choix, ce qui revient & couper des sous-arbres dont la résolution
n’influe pas sur les autres sous-arbres fréeres. On a donc bien: Arbre(P,B)e
{Arbre-partiel(p, (P),B)} (Arbre(P,B) appartient bien a ’ensemble des arbres
partiels qu’on peut construire pour P et B).

d) Un retract coupe des sous-arbres par rapport & Arbre(P,B), mais ne
remet pas en cause les substitutions partielles qui ont été calculées avant son
exécution (le probleme est donc semblable & celui du !). D’autre part, I'indéter-
minisme du retract est simulé par la recopie et I’encapsulation de toutes les
regles de P dans des faits de la forme retract (p(X) : = q(Y)). Donc toutes les
branches de I’arbre de dérivation de (P, B) sont également dans Arbre(P,B).

En supprimant un retract, les substitutions calculées par ¢;(P,B) sont
plus générales que celles de (P, B).

O

Lemme 2 (Lifting lemma [L1087]) Soient P un programme défini, G un
but défini et 6 une substitution. S'il existe une réfutation pour PU{6G}, alors
il en eriste une pour P U {G} de la méme longueur, telle que, si 6,,0,,...0,
sont les mgus de la réfutation SLD de P U {6G}, et 6'1,0',,...6', les mgus
de la réfutation SLD de P U {0G}, alors il ezxiste une substitution ~ telle que
0]02 e 011 = ‘70'10'2 e 0',1.

On dira qu'une propriété est monotone si une propriété qui est vraie pour
(¢1(P), B) est vraie pour (P,6B).

Proposition 16 Soient P un programme Prolog pouvant contenir les prédi-
cats a effets de bord cut, read, write et retract, et B un bui.

Les propriétés de terminaison, déterminisme, schémas d’appel des atomes,
et formes des solutions entre (p1(P), B) et (P,0B) sont monotones.

Preuve

- Par les propositions 14 et 15 les propriétés de terminaison, détermi-
nisme, Schéma d’Appel et forme des solutions sont monotones entre

(¢1(P), B) et (P, B).

- On déduit la propriété suivante du Lifting lemma (p(P) est un pro-
gramme Prolog pur): Solutions(y, (P),6B) C Solutions(p, (P),B)
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Il en découle que les propriétés de terminaison, déterminisme, schéma
d’appel des littéraux et forme des solutions sont monotones pour (p;-
(P), B). (Toute propriété vraie pour (p;(P), B), est vraie pour (¢;(P),-
6B).

= Toute propriété vraie pour (y1(P), B) est vraie pour (P, 0B).

Elimination des assert

Nous considérons maintenant les programmes Prolog ne contenant plus
comme prédicat prédéfini que des assert.

Définition 28 Transformation
@2 & Ilass X But — I, x But
avec o homomorphisme qui ajoute des reégles :

1. assert().

2. pour chaque atome assert(X), on ajoute la régle X. au programme (si
le But contient un assert, la régle est ajoutée au programme).

Soient P € Il,,, et B un but. Arbre(P,B) n’est pas un arbre partiel de
Arbre(p,(P,B)), comme le montre I’exemple 28. Néanmoins, nous montrons
que la propriété de terminaison, la forme des solutions et le schéma d’appel des
atomes sont conservés entre wo(@1(P), B) et (P, B). Il parait évident, que si le
programme contient des assert dont I’argument est une variable libre, ajouter
la clause X : - Y au programme est la condition de correction des propriétés que
nous voulons conserver, mais empéchera l'interprétation abstraite de calculer
des informations intéressantes (par exemple sur la terminaison). L’opérateur
Specif (cf. section 3.4) pallie & ce probléeme dans certains cas.

Remarque Pour les regles (ou but) dont le corps contient un atome de la
forme assert(a:-assert(b)), le programme épuré est 3 (P, B), n étant la
profondeur maximal d’'un assert dans le programme (2 dans ’exemple). Pour
simplifier les notations, nous écrirons toujours ,(P, B), méme s'il s’agit de

vz (P, B).

Définition 29 Comportement du assert

Un assert ajoute la régle qu’il a en paramétre au programme a la fin de la
définition du prédicat de la régle (si ce prédicat existait déja dans le programme,
d la fin du programme sinon). Un assert ne modifie pas les listes de points de
choiz, donc ne remet pas en cause ce qui a €t€ calcul€ avant son ezxécution.

Exemple 28
fait(b).
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fait(c).

p(X) :- fait(X), assert(fait(a)).

Si on pose la question :- p(X), le programme ne boucle pas. La premiere
fois, les solutions sont {X=b;X=c}, puis, (lors d’'une deuxieme session) les solu-
tions sont {X=b;X=c;X=a;X=a}, puis {X=b;X=c;X=a;X=a;X=a;X=a},....

Lemme 3 Soient P un programme Prolog pur et B un but. Soit P' un pro-
gramme contenant toutes les régles de P dans le méme ordre, mais dont cer-
taines des régles ont €t€ recopiées un nombre fini de fois et instanciées. (P, B)
termine si et seulement si (P', B) termine aussi.

Preuve Soient P un programme Prolog pur et B un but.

Soit P’ un programme contenant toutes les regles de P dans le méme ordre,
mais dont certaines des regles ont été recopiées plusieurs fois.

Considérons qu'une seule clause, R, a été répétée, et que B est le but le
plus général qui puisse s’unifier avec la téte de R. Soient n le nombre de regles
R et p la profondeur de 'arbre de résolution de (P, B). L’arbre de résolution
de (P, B) a au plus n x (p!) nceuds de plus que P’arbre de dérivation de (P, B),
soit un nombre fini.

D’apres le lifting lemma, le passage a des regles plus instanciées conserve
la terminaison (nous considérons des programmes Prolog purs). Donc le fait
que R puisse avoir été répétée et instanciée ne modifie pas la terminaison. O

On appellera profondeur d’un assert son niveau d’imbrication. Par ex-
emple, la profondeur du littéral assert (p(X) :- assert(q(Y))) est de 2. On
appelera regles dynamiques les regles générées par des assert, et régles dyna-
miques de profondeur n les regles générées par des assert de profondeur n.

Lemme 4 Soient P un programme Prolog, P € Il,,,, €t B un but. Si (P, B)
génere un nombre infini de regles, alors p2( P, B) ne termine pas.

Preuve
On le démontre par récurrence sur la profondeur des assert.

1. P ne contient pas de assert: ¢2(P) = P, donc, en particulier, ’arrét
est le méme pour les deux programmes.

2. On pose ’hypotheése de récurrence suivante: si la profondeur des assert
de P ne dépasse pas n, alors la proposition 4 est vérifiée.

Maintenant, on suppose que P contient des assert imbriqués jusqu’a
une profondeur n + 1.

D’apres I’hypothese de récurrence, on sait que jusqu’a la profondeur n,
les clauses générées ne posent pas de probleme. Donc, si la proposition
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n’est pas vraie pour une profondeur n + 1, c’est a cause de la clause
générée par le n 4+ 1'¢™€ assert.

11 suffit d’un nombre fini de pas de résolution pour générer un nombre fini
de nouvelles regles (chacune de ces régles étant une instance d’argument
d’un assert, a quelque profondeur que ce soit), puisque les assert sont
déterministes.

Le comportement du assert interdit les “backtracks infinis” (i.e. la
construction d’un arbre de résolution infini en largeur): la liste des points
de choix qui est calculée avant I’exécution d’un assert ne peut étre re-
mis en cause, un programme comme celui de I’exemple 28 ne boucle pas.
Donc, pour générer un nombre infini de regles, il faut exécuter un nombre
infini de fois au moins une regle de Il contenant un assert, c’est-a-dire
qu’il faut qu’au moins une régle de P contenant un assert apparaisse
dans une branche infinie. Deux cas se présentent :

- la branche infinie n’est constituée que d’appels a des anciennes regles
(regles qui ne sont pas générées par le programme ou regles dyna-
miques de profondeur < n): alors cette branche infinie existe aussi
dans @, (P, B) puisque soit elle ne dépend pas d'un assert, soit elle
vérifie I’hypothese de récurrence.

- la branche infinie contient des appels a des nouvelles regles (régles
dynamiques de profondeur n + 1): toutes ces regles sont des ins-
tances ou des variantes de celles qui ont été ajoutées dans @,( P, B)
(définition de ,), donc la branche infinie existe aussi dans y2( P, B)
(lemme 3).

Dans les deux cas, s’il y a une branche infinie dans 1’arbre de dérivation
de (P, B), elle apparait aussi dans J’arbre de dérivation de ¢,(P, B).
]

Proposition 17 Soient P un programme Prolog, P € Il.q,, €t B un but. S
w2 (w1 (P), B) termine, (P, B) termine.

Preuve Si (p1(P), B) termine, (P, B termine (proposition 16). Enfin ¢2(¢1(P), B)
termine = (P, B) termine, est la contraposée du lemme 4. O

Remarque: la réciproque est fausse.
Exemple 29
P p(X).

q(X) := assert(p(X) :- p(X)).
But - p(X)
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(P, But) termine, @2( P, But) boucle.

Proposition 18 Soient P € Il,,,, et B un but.
1. Solutions(Arbre(P,B)) C Solutions(Arbre(p2(P,B)))
2. Schémas-d’appels(Arbre(P,B)) C Schémas-d’appels(Arbre(p,(P,B)))

Preuve Soient Cp, I'’ensemble des clauses de P avant I’exécution de (P, B),
Ciayn(p) 'ensemble des clauses contenues dans un assert de P, et C,,(p) l'en-
semble des clauses de p2(P):

Cer(P) = Cry + Cayn(p)

Cp, est ’ensemble des clauses de P a une étape n de son exécution.

VR € Cp,,3R’ € C,,(p) et 8 une substitution, telles que R = R’

= VR € Cayn(p), R 2 N{R' € Cp, /30 une substitution telle que R = R’}

= les étiquettes de l’arbre de résolution de @,(P, B) sont moins instanciées
que les étiquettes correspondantes dans I’arbre de résolution de (P, B)

= sur chaque branche de ’arbre de résolution de @;( P, B), le systeme d’équa-
tions est plus général que I’anti-unifié des systemes d’équations des sous-arbres
correspondants dans l'arbre de résolution de (P, B)

= les solutions de ¢,( P, B) seront plus générales que les solutions de (P, B) et
le schéma d’appel des littéraux pour @,( P, B) est plus général que le schéma
d’appel des littéraux pour (P, B). O

3.3 Programmes logiques définis spécifiés

Nous nous proposons de définir un cadre de travail générique pour effec-
tuer une évaluation partielle guidée par interprétation abstraite sur des pro-
grammes logiques (avec contraintes). Les informations sur le comportement
du programme sont vues comme des annotations sur la forme des termes dans
le programme qui permettront a I'évaluateur partiel de spécialiser certaines
clauses en fonction de la forme de leurs arguments.

Ces annotations n’apparaissent que dans la phase de précompilation. Ne
resteront dans le programme que les informations jouant le role de “garde”
pour les clauses spécialisées. Elles seront alors exécutées comme des contrain-
tes. Le domaine d’informations (appelées dans la suite contraintes) que nous
utilisons doit donc vérifier les conditions imposées aux domaines de contraintes
dans le cadre de CLP. _

Nous présentons dans cette section les propriétés minimales dont nous avons
besoin, ainsi que les opérations que nous effectuons sur ces contraintes. lin
programme Prolog sera pour nous un programme écrit en CLP(X’), avec &
domaine de contraintes solution compact.
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3.3.1 Une algébre pour les atomes spécifiés

Le domaine des contraintes que nous allons manipuler est donc un couple
noté (A, Info), ou A est une X-algebre de termes sur un S-ensemble de sortes
A et une signature X, et Info un sous-ensemble des formules du premier ordre
exprimables avec X. T contient le symbole = qui est interprété (dans .A) comme
Pidentité sur A, et la constante fail. Les noms des opérations et des fonctions
définies par ¥ sont tous distincts de ceux définis par la signature Ly associée
a X. Info est clos par renommage et conjonction, et contient des formules
sous forme normale conjonctive solvables, et les constantes fail et true. Une
contrainte atomique est construite sur £ et V (ensemble infini de variables).
Une A-assignation de V dans A est une substitution (puisque nous travaillons

sur une algebre de termes libres). Enfin, la fonction Var : Info,A,... = V
retourne |'ensemble des variables qui apparaissent dans n’importe quel objet
syntaxique.

Dans la suite, on appellera systeme de contraintes un élément de Info, et
contrainte une contrainte atomique. Un programme CLP(X’) est un ensemble
ordonné de regles de la forme H « cy,B,,...,B, ou H,B,,...B, sont des
atomes et cy est un systéme de contraintes défini sur X'. Les contraintes four-
nies par I’analyseur ou l'interprétation abstraite seront notées c, s, ... pour un
systeme de contraintes, et C, S, ... pour un ensemble de systémes de contrain-
tes. En général, les regles sont notées avec les contraintes rassemblées en début
de corps, bien qu’en CLP(X') les contraintes puissent se trouver a n’importe
quel endroit du corps de la regle. Elles sont ajoutées au systéme de contraintes
courant lorsqu’elles se trouvent en téte de but. Le modele d’exécution de Prolog
II1 est un peu différent: les contraintes sont rassemblées (syntaxiquement en
fin de regle, derriere 'opérateur |) et sont ajoutées au systéme de contraintes
au moment de l'unification du but avec la téte de la régle dans laquelle elles
sont définies. Cette petite différence opérationnelle sera précisée lorsque nous
parlerons des transformations de programmes spécifiés (cf. 3.5).

Définition 30 Un atome spécifi€ est un triplet (c,a,s) ou:
- a est un atome;
- ¢, s € Info.

Ces systemes de contraintes représentent une partie de ce qui est connu
pendant l'exécution du programme, a I’appel de I'atome spécifié. Ces systemes
définissent donc un ensemble de termes: un atome spécifié est un triplet dans
lequel les deux systemes de contraintes ont un ensemble de solutions non vides,
ou alors, le fait que la résolution de Patome est un échec fini est exprimé par
la constante fail. Nous appellerons souvent dans la suite schéma d’appel le
premier élément d’un triplet, et schéma de solution le dernier élément. Sou-
vent, les conjonctions d’atomes spécifiés (¢;, ay, 81), (c2, az, s2) seront telles que
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sy = ¢;. Mais cette notation nous permet une définition plus simple des trans-
formations de programmes. Si on supprime les parentheses autour des atomes
spécifiés, un programme spécifié est un programme écrit en CLP(X + Info).

3.3.2 Propriétés requises pour la structure Info

Les propriétés suivantes sont présentées par analogie avec [Smi91] et [LMMS8T7].

Soient ¢ un systéme de contraintes et a un atome. On note Sol. ’ensemble
des substitutions closes § sur Var(c) telles que fc ‘Z" true. Par extension, on
note Sol.(a) I'ensemble des instances closes de a qui vérifient ¢. Pour ¢ un
systéme de contraintes, si ¢ n’est pas solvable (i.e. ¢ = fail), Sol. = 0.

Pour ¢ un systéeme de contraintes, V0 € Sol.,dom(6) C Var{c). Une forme
résolue et une forme canonique doivent étre définies (calculables) sur Info. On
définit la projection d’une substitution sur un ensemble de variables, notée
T, comme la restriction de la substitution sur cet ensemble de variables. On
peut donc généraliser a un ensemble de substitutions, et ainsi Soi. T 1" désigne
I’ensemble des substitutions closes appartenant a Sol. et restreintes & i . De la
meéme fagon, on définit la projection sur un ensemble de variables d’un systeme
de contraintes ¢ par ¢/ = ¢ T V ssi Var{(c') C Vet Sol. TV = Sol.. T V. On

définit ensuite la relation d’ordre suivante:

Définition 31 Soient ¢ et ¢’ deur sysiémes de contraintes. La relation —
“implique” sur les systémes de contraintes est définie par:

c—c & Sol. 1 Var(c') C Sol.

On définit la relation —, par restriction sur la relation —. Soient a un
atome, c et ¢’ deux systemes de contraintes.

¢ —, ¢ & Sol. 1 Var(a) C Sol. T Var(a)

La relation = (=,) “est moins précis que” est définie comme l'inverse de
— (—4). Soient c et ¢’ deux systémes de contraintes, ¢ X ¢’ & ¢/ — ¢ (et de
maniere similaire ¢ <, ¢/ & ¢ —, ¢).

Info possede une borne supérieure, notée T, et une borne inférieure (fa:l),
dans Info pour C: Solt =Atom et Soly,y = 0.

Info est solution compact et vérifie la seconde hypothese de cette propriété
de maniere un peu plus forte:

Ve € Info ~c = | ¢; avec I ensemble fini.
i€l

Cette condition est nécessaire pour la spécialisation des clauses.
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3.3.3 Spécifications completes et valides

Une regle spécifiée est une regle dans laquelle on a associé a chaque atome
une disjonction de schémas d’appel et une disjonction de schémas de solution.
Ces schémas d’appel et de solution sont des systemes de contraintes, et chaque
schéma d’appel est le “pere” d’au moins un schéma de solution (& chaque
schéma d’appel correspond au moins un schéma de solutions). La spécifica-
tion peut ainsi étre vue comme un arbre de spécification. Les racines sont les
schémas d’appel du premier atome du corps de la regle, et les feuilles sont les
schémas de solution du dernier atome du corps de la regle. La téte de regle
possede aussi des schémas d’appels et de solutions qui forment un second arbre
_ de spécification. Les deux arbres sont reliés car les schémas d’appels de la téte
sont les peres des schémas d’appels du premier atome du corps.

Définition 32 On appellera arbre de spécification l'arbre associé a une regle,
constitu€ par les spécifications du corps de cette régle. Chaque neeud de l’arbre
est €tiqueté par un systéme de contraintes.

Soient ¢ un systeme de contraintes et T un arbre de spécification. On dési-
gnera par pére(c) (respectivement fils(c)) le systéme de contraintes qui est le
pere de c dans T (I’ensemble des systemes de contraintes qui ont pour pere c).

Définition 33 On définit la relation t~ “dérive” : pourc et s deuz systémes de
contraintes, ¢~ s si et seulement si pére(s) = ¢ dans un arbre de spécification.

Fonction génération(c,n) La fonction génération retourne tous les descen-
ie , , . . n
dants de ¢ a la n'*™ génération: generation(c,n) = {c'|c ~ '}
On généralise maintenant les relations t, — et —, aux disjonctions de

systemes de contraintes d’un méme arbre de spécification :
soient C; et C, deux disjonctions de systemes de contraintes,

Ve e C) fils(c) C C,
- CitvCy & { et réciproquement
Ve € C; pere(c) € Cy

- C; = C; si et seulement si

- Ve € C,Vea € Cytel que ey vey = ¢ — ¢

- si pour un ¢; € Cy, Bc; € C; tel que ¢ ey, alors ¢y tv fail, et fail
€ C,

On généralise de la méme fagon la relation —,.

Pour plus de clarté, on confondra par la suite les notions de disjonctions
et d’ensembles de systemes de contraintes. On appellera ensemble de systémes
de contraintes tout ensemble construit sur Info.
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Pour un atome spécifié par des ensembles de systemes de contraintes (C,-
a,S), on appellera C le schéma d’appels ou pré-schéma de a, S le schéma de
solutions ou post-schéma de a.

Définition 34 Soit P un programme spécifi€. Sa spécification est compléte si
et seulement si, pour tout (C, a, S) apparaissant dans P, avec C et S ensembles
de systéemes de contraintes, si on note Solutions(P,a) ’ensemble des solutions
calculées par P pour le but a, alors

Ve € C, Va' € Sol.(a) Solutions(P,a’) C | J Sol,(a)
scfils(e)

Définition 35 Soit P un programme spécifié. Sa spécification est valide si et
seulement si elle est compléte, et, pour chaque régle R de P de la forme

(Ca H, S) e~ Cy, (Cls Blv Sl), (C’b B2a 52)’ ey (Cn’ an Sn)

ou cy est un systéme de contraintes défini sur X' et chaque C; et S; sont des
ensembles de systémes de contraintes,

1. C2C125=2...2C=X5=2Cipnn=xX...20C, =265,
2. 5=y S,

3. V(c, B;, s) un atome spécifié du corps de la régle, avec ct~ s, il existe au
moins une régle de P de méme symbole de prédicat que B;

(C'H',S'") « (C"1,D1,5"1),...,(C'wyD,,,S'y)
telle que 3¢’ € C',s' € S, s’ = c—> et s — &

Un ensemble de systemes de contraintes qui apparait dans une regle spé-
cifiée correspond a l’ensemble des systéemes de contraintes qui apparaissent a
une méme hauteur dans |’arbre de spécification.

Un programme non spécifié peut-étre considéré comme - rogramme dont
Parbre de spécification est ’arbre déterministe dont tous ies nceuds sont 1’en-
semble { T}. Cette spécification est correcte. Toute spécification peut donc étre
rendue valide par ajout de cette branche. Un algorithme de validation d’une
spécification est :

Soit P un programme (partiellement) spécifié. Pour chaque regle de P,
faire:

- ajouter T au pré-schéma de la téte de regle;

- puis, on parcourt I’arbre de spécification en largeur d’abord et de haut
en bas, et, pour chaque systeme de contraintes c:

— si pére(c) n’existe pas, alors T ¢
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- soit s un autre systéme de contraintes. Si ¢t s mais
- s 2 ¢, alors ctvc, et s est supprimé
- c et s ne sont pas comparables, alors ct~c et ctves

- ?i Va' € Sol.(a) Solutions(P, a) € U,esus(c) Sols(a’), alors et fils(c)u
c}

— le post-schéma de la téte de la regle est égal a I'union des post-schémas
du dernier atome du corps.

Cet algorithme n’est absolument pas efficace dans le cas général, et on
suppose que chaque analyseur de programmes (interprétation abstraite, utili-
sateur, ...) dispose de son propre algorithme de validation de spécification.
Néanmoins, cet algorithme peut étre utile dans le cas de systémes qui ne four-
niraient que des contraintes pertinentes (pour obtenir telle ou telle propriété).

L’interprétation abstraite proposée par [LDL92b] est basée sur la résolu-
tion OLDT. Elle énumere tous les schémas d’appels (et de solutions associés)
qui sont générés pendant la résolution. Notons x le produit cartésien sur des
ensembles de systemes de contraintes. Notons C4 (S4) le schéma d’appels (de
solutions) exhibé par l'interprétation abstraite pour ’atome A. L’algorithme
de spécification pour cette interprétation abstraite est:

- pour toute regle H «— cx, By, B,,... By, on opere la transformation sui-
vante :

- sur le début de la regle:
(CH,H,SH) « cx,(CyxCp,xcx, B, ((CyxCpg, xcx)%xsS8,), Ba, ..
- puis, en parcourant la regle de gauche a droite, sur chaque littéral:
(Ci-1, Bi-1, Sin1), B
est remplacé par

(Ci=1, Bi=1, 8i-1),(Si-1 x Cs,, Bi, Si—1 x SB,)

3.3.4 Opérations sur des systemes de contraintes

Définition 36 Soient ¢ un systéme de contrainies et C un ensemble de sys-
témes de contraintes. On définit l'ensemble des plus grands minorants de c
dans C par:

pgm(c,C)={c1 €C|cr—cet Becy € C,c# 1 tel que ¢ — ¢ et ¢g — ¢}
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On définit I'union (ou unification) de deux systemes de contraintes ¢; et c;
par:

- €.c; = c1c3 = ¢1 U ¢y si e U ¢, est solvable;
- ¢1¢; = fail sinon;

et le calcul des contraintes communes a (ou ’antiunifié de) ¢; et c; par ¢; Ne;.
Par extension, on définit 'instanciation d’un ensemble de systéemes de

contraintes C par un systéme de contraintes ¢ par: 6C = |J oc
ceC
Enfin, on définit le filtrage d’un atome spécifié par un autre atome spécifié.

Définition 37 Soient (C,a,S) et (C’,b,S') deur atomes spécifiés (par des
ensembles de systémes de contraintes), on dit que (C,a,S) filtre (C',b,8') si:

- a et b s'unifient;

-3 e, ceC tels que ' — () €

3.3.5 Opérations sur des arbres de spécifications

Dans la suite, on appellera arbre de spécification n’'importe quel arbre ou
sous-arbre d’une spécification valide, et arbre déterministe un arbre composé
d’une seule branche.

Propagation de contraintes sur un arbre de spécification Soient ¢ un
systeme de contraintes, et T' un arbre de spécification. 6T est ’arbre de spéci-
fication dont les nceuds sont les nceuds de T instanciés par ¢. La propagation
se fait de la racine vers les feuilles.

Fusion de branches On peut toujours généraliser un arbre de spécification.
Soit ¢ un systeme de contraintes:

- si de, ¢ € fils(c) tels que ¢ — ¢', alors on peut supprimer le sous-arbre
de racine c;

- on peut toujours remplacer ’arbre de spécification de racine ¢ (ou une
partie des arbres issus de ¢) par une branche déterministe dont chaque
nceud est ’antiunifié de ’ensemble des systemes de contraintes auquel il
correspond.

Ajout d’une branche Soient ¢ un nceud d’un arbre de spécification, T
I’arbre de spécification de racine ¢, et ¢ une substitution spécifiée. On peut
toujours créer un nouvel arbre de spécification 6T (par propagation de la
contrainte ¢ sur T). tel que si ¢’ ¢, alors ¢ ~oc.
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Suppression d’une branche Tout sous-arbre déterministe d’un arbre de
spécification terminée par un fail, et qui ne porte pas sur un prédicat effacable
par échec, est remplacée par fail a sa racine.

Extension aux programmes logiques avec prédicats prédéfinis Les
opérations sur les arbres de spécification que nous proposons supposent que
les littéraux du programme soient monotones (si G a une réfutation, alors G
a une réfutation), ce qui est faux pour la plupart des prédicats prédéfinis. Nous
utilisons donc la table des propriétés conservées par de tels prédicats (cf. 3.2.1).
Cette table est nécessaire pour contréler la propagation d’informations sur les
arbres de spécification, et pour effectuer les transformations de programmes.

Exemple 30

Considérons l'atome spécifié (c,var(X),s). Si on ajoute la contrainte {X=a},
on obtient (c U {X=a}, var(X), fail). Comme var est un prédicat déterministe,
(cU {X=a},var(X), fail) = (fail,var(X), fail)

3.4 L’opérateur Specif

Aprés la phase de spécification, une premiere étape est d’instancier le pro-
gramme par les informations de I’analyseur statique:

Instanciation Soit P un programme spécifié. Pour chaque régle de P, faire

- pour chaque atome spécifié (C, A, S) de la regle (téte et corps), et de
gauche a droite, faire

- appliquer lub(Sol ¢ ) sur A et tous les atomes a droite de A, ou UC'
est ’antiunifié des systémes de contraintes appartenant a C

On appelera nettoyage 1’étape qui consiste a supprimer tout arbre de spé-
cification d’un programme Prolog spécifié: cette opération retourne un pro-
gramme Prolog complet non spécifé.

On définit 'opérateur Specif par:

Specif = nettoyage o instanciation o spécification o w3 o ¢y

Intuitivement, cet opérateur permet de souligner les informations concretes
données par la spécification sur les atomes prédéfinis. Si P est un programme
logique pur, le plus souvent Specif(P) = Specif(Specif(P)): 'analyseur statique
ne déduit pas plus de choses au deuxieme passage qu’au premier (c’est le cas
de l'interprétation abstraite de [Lec94]). On se restreindra d’ailleurs au cas
ou 'analyseur statique est idempotent. Un programme Prolog comportant des
prédicats prédéfinis comme le read, write, !, retract ...peut étre considéré
comme un programme Proleg pur, di a la maniére dont ils sont éliminés (et
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simulé, pour le retract). Par contre, la transformation ¢, pour le prédicat
assert peut étre améliorée par une itération de l’opérateur Spectf.

Exemple 31
Soit P le programme

main(Y,W) :- p(W,X), q3(X,Y).

p(Z,X) :- q1(Z,Y), assert(r(Y)), q2(X).
q1(0,a).

q1(s(X),Y) :- qi(X,a).

q2(X) :=- r(X).

q3(a,b).

g3(b,Y) :- q3(X,2).

:= main(X,Y).

Le programme €pure€ (2 0 ;) est:

main(Y,W) :- p(W,X), q3(X,Y).

p(Z,X) :- qi1(Z,Y), assert(zr(Y)), q2(X).
q1(0,a).

qi(s(X),Y) :- qi(X,Y).

q2(X) :- r(X).

r(.).

assert(_).

q3(a,b).

q3(b,Y) :- q3(X,2).

:- main(X,Y).

L’interprétation abstraite, sur ce programme, donne le schéma d’appel {Y=a}
pour qi(Y). Apres la spécification, on obtient:

main(Y,W) :- p(W,X), q3(X,Y).

p(Z,X) :- qi(Z,Y), {Y=a}, assert(x(Y)), q2(X).
q1(0,a).

q1(s(X),Y) :- q1(X,Y).

q2(X) :- r(X).

q3(a,b).
qs(b’Y) - q3(an)-
:- main(X,Y).

L’instanciation retourne le programme suivant :

main(Y,W) :- p(W,X), q3(X,Y).

p(Z,X) :- q1(Z,Y), assert(r(a)), q2(X).
q1(0,a).

qi(s(X),Y) :- q1(X,Y).
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q2(X) :- r(X).
q3(a,b).

q3(b,Y) :- q3(X,2).
:= main(X,Y).

Dans cet exemple, une itération de 'opérateur Specif permettrait a 'inter-
prétation abstraite de fournir plus de renseignements sur le comportement de
ce programme: les liaisons entre r(_) et q1(Y) sont cachées par ’élimination
- des prédicats prédéfinis. La spécification et I'instanciation permettent de les
révéler. On continue ’exemple:

Le programme €puré (¢, 0 ¢1) est maintenant:

main(Y,W) :- p(W,X), q3(X,Y).
p(Z,X) :- q1(Z,2), assert(r(a)), q2(X).

q1(0,a).

q1i(s(X),Y) :- q1(X,Y).
q2(X) :- r(X).

r(a).

assert(_).

q3(a,b).

q3(b,Y) :- q3(X,2).

:- main(X,Y).

L’interprétation abstraite, sur ce programme, donne le schéma de solution
{X=a} pour q2(X). Apres la spécification, on obtient :

main(Y,W) :- p(W,X), {X=a}, q3(X,Y).

p(Z,X) :- q1(Z,a), assert(r(a)), q2(X), {X=al}.
qi(0,a).

qi(s(X),Y) :- q1(X,Y).

q2(X) :- {X=a}, r(X).

q3(a,b).

q3(b,Y) :- q3(X,2).

:- main(X,Y).

L’instanciation retourne le programme suivant :

main(Y,W) :- p(W,a), q3(a,Y).
p(Z,a) :- q1(Z,a), assert(r(a)), q2(a).

q1(0,a).

q1(s(X),Y) :- q1(X,Y).
q2(a) :- r(a).
q3(a,b).

q3(b,Y) :- q3(X,2).
:- main(X,Y).
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On peut maintenant effectuer un dépliage déterministe sur q3 et p. Le pro-
gramme final est alors:

main(b,W) :- q1(W,a), assert(r(a)),q2(a).
p(Z,a) :- qi(Z,a), assert(r(a)), q2(a).
qi1(0,2).

q1(s(X),Y) :- q1(X,Y).

q2(a) :- r(a).

q3(a,b).

q3(b,Y) :- q3(X,2).

:- main(X,Y).

Dans le cas d’un littéral comme assert (r(X) : - assert(...)), trois itéra-
tions de Specif auraient été nécessaires. Si I’analyseur statique est idempotent
pour les programmes logiques purs, il existe un point fixe pour 'opérateur
Specif, qui est atteint apres un nombre fini d’étapes, borné par le nombre de
assert dans le programme et leur profondeur.

Cet opérateur permet d’apporter une réponse (partielle) a la défaillance de
notre fonction ; dans le cas de littéraux assert (X) avec X variable libre.

3.5 Transformations de programmes spécifiés

Les techniques classiques de définition, dépliage et pliage proposées par
[TS84] sont aménagées pour d'une part conserver notre équivalence opéra-
tionnelle, et, d’autre part, pour prendre en comyp:- .¢s contraintes du pro-
gramme. Les arbres de spécifications permettent d’affiner un peu les conditions
d’application de ces transformations. Nous étendons d’abord la définition de
I'équivalence opérationnelle forte que nos transformations doivent préserver
aux contraintes.

Définition 38 Soient (Py, By) ¢t (P2, B:) deur couples programmes-buts. lls
sont fortement opérationnellement équivalents st et seulement si, en considé-
rant leur arbre de résolution :

- 1l existe une bijection

6 : Neuds-solution(Py, B;) — Neeuds-solution(P,, B;)

telle que, si on note c, le systéme de contraintes €tiquetant le neud solu-

tion s de Arbre( Py, B), alors Vs € Neeuds-solution( P, B,), Sol.,(B,) =

Sol.,,,(B2)

— il existe une bijection 6' sur les branches succés et les branches infinies
qui est monotone par rapport a la relation d'ordre < “est a gauche de ”
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Un programme est composé d'un ensemble de clauses, et d’'un ensemble de
définitions, qui sont mises-a-jour par ’opération de définition, et utilisées par
le pliage. Les définitions suivantes sont les extensions des définitions données
dans la section 1.2 aux programmes Prolog complet spécifiés. Tous les exemples
sont donnés par rapport a I'interprétation abstraite de [Lec94].

3.5.1 Définition

Définition |
Soient P un programme spécifié, D son ensemble de définitions et R une clause
de la forme

(ChHa Sn) A cX?(Cls Bl» Sl)?* .. (Cna BnaSn)

avec

— le prédicat de H est un nouveau symbole de prédicat qui n’apparait nulle
part ailleurs dans P;

— les arguments de H sont les variables (distinctes entre elles) qui appa-
raissent dans B,,..., By;

- By,..., B, sont des atomes dont les symboles de prédicats apparaissent
déja dans P et

— soit la contrainte et la séquence de littéraux cy, (C;,, By, Sy, ), - . - (Ci,,
By, S;.) apparait dans la 1"*™¢ clause de P, alors Vj € [1,n] C; =
UC,’J et S5;= US,'J

- soit cette séquence de littéraux n’apparait pas dans P, et alors une
phase de spécification est nécessaire pour calculer I'arbre de spéci-
fication de R.

R est ajoutée a P et a D.
Les regles de D ne peuvent pas définir un prédicat dynamique.

3.5.2 Dépliage

Dépliage en téte
Soient P un programme spécifié et R une regle de P. R est de la forme:

: (C, Ha S) — Cx, (Cla Bla 51)7 (C27.B29 52)3 ey (CnaBn’ Sn)

R peut étre dépliée par rapport a (C;, B;, S;) si tous les littéraux a gauche
de B; sont déterministes. sans effets de bord, instanciables™ et effacables par
échec™. R ne doit pas définir un prédicat dynamique.
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Soient Ry, R,, ..., Ry les clauses de P, (C'y, H1,5"), (C'2,H,,5'2), ...,
(C'ky Hi, S'x) leur littéral de téte et cy,,...,cx, leur contrainte telles que:

- Vj € {1,...,k}, chaque (C’;, H;, §';) filtre (Cy, B;, S;), et cx, Ucx UH; =

B; est consistant;
- elles ne contiennent pas de !;

Alors, la clause R est remplacée par la suite de clauses R'y, Rz, ..., R, et
chaque R’'; est obtenue par les étapes suivantes:

- Vee C;

- calculer pgm(c, C';)

- si pgm(c,Ci) # 0, Vc'x € pgm(c, Ci)
- calculer le systeme de contraintes oy tel que oxc’y = ¢
- propager oy sur l'arbre de racine ¢/.

- (Ci, B, S;) est remplacé dans R par (C;, B; = H;,U{fils(ox¢'s)}) (avec
les okc’y calculés précédemment), suivi du corps de R;, avec I’arbre de
spécification de racine U{fils(oxc's)}

- Yee G

— calculer S; = fils(c) dans R et S; = generation(c,2m) dans R'; (m
étant le nombre d’atomes du corps de R;)

- pour chaque élément s; de S; et pour chaque élément s, de S,

— calculer le systeme de contraintes 6 tel que s; = s,
- propager 6 sur ’arbre de racine s;
- sy 0s; dans R';

Dépliage déterministe
Soient P un programme spécifié et R une regle de P. R est de la forme:

(C,H.S) «~ cx,(C1, By, 5),(C2, B2, 52), ..., (Cr, Br, )

R peut étre dépliée par rapport a (C;, B;, S;) si les littéraux a gauche de B;
sont instanciables® et effacable par échec” et (C;, B;, S;) n’est filtré que par une
seule téte de régle, et que cette regle ne contient pas de !. R ne doit pas définir
un prédicat dynamique.

La procédure de dépliage est la méme que pour le dépliage en téte.

Les conditions marquées par un * dans les définitions du dépliage déter-
ministe et en téte ne sont nécessaires que si on se place dans un cadre opé-
rationnel a la Prolog III. Elles peuvent étre supprimées, en restant dans ce
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cadre, si on ne déplie pas les contraintes des regles dépliantes: on définit des
régles avec un nouveau nom de prédicat, dont le corps est uniquement consti-
tué des contraintes d’une regle dépliante. Ces regles sont appelées juste de-
vant les littéraux dépliés, et les contraintes des regles dépliées ne sont alors
pas modifiées. Si on se place dans le cadre opérationnel de CLP(X’), alors les
conditions marquées d’un * sont supprimées, les contraintes cy ne représentent
que les contraintes sur X’ qui sont effectivement placées en début de regle, et
les contraintes cx, des clauses dépliantes sont placées dans le corps de la clause
dépliée au méme endroit que dans le corps de la clause dépliante (la condition
cx, Ucx UH; = B; est consistant est supprimée sauf si B; est le premier atome
du corps de la regle dépliée et si les cx, sont toutes en début de la clause
dépliante).

Exemple 32
Dans cet exemple de [HJ92], on utilise 'ordre de Dewey pour étiqueter les
noeuds de I'arbre de spécification.

main(Y) :- p(X),q(X,Y).

p(£(21)) :- r1(Z1).
p(h(Z2)) :- r2(z2).

q(£ (g(W1,W2) ,W1).
q(h(23),23).

ri(g(a,w3)).

r2(b).
r2(£V)) = r2(V).

Prédicats | Schémas d’appels | Schémas de solutions
main main(X) X/a
Id
P p(X) X/i(g(a.W))
X/h(Y)
rl r1(X) X/g(a,W)
r2 r2(X) X/b
X/1(Y)

q q(f(g(a,X)),X) X/a
q(h(b).X) X/b
q(h(i(b)),X) X/i(b)
oBEIY)) X) | X/AHY))

Spécification des trois premieres regles:

({1},main(Y),{11,Y/a}+{12,1d}) :-
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({11},p(X) ,{111,X/£(g(a,W) ) }+{112,X/0(2)}),

({1111,X/£(g(a,W)) ,q(X, W)} {11111,W/a,Y/W}
+{1121,X/h(Z),Z/b} ,q(X,Y),+{11211,Y/2}
+{1122,X/h(2),Z2/£(b)} +{11221,Y/2}
+{1123,X/h(2),Z/£(£(21))} +{11231,Y/2}).

({11},r1(X),{111,X/g(a,W)}).

{1}, p(r (X)) ,{11,X/h(D}) :-
({11}, r2(X),{111,X/v}+{112,X/£(Y)}) .

Dépliage en téte de la premiere regle:

({1},main(Y),{11,Y/a}) :-
{11}, pX)=p(£(X’)) , {111, X/£(X")}),

({1111, X/£(X")},r1(X’),{11111,X’ /g(a,W)}),

({111111,X/£(X?),
X' /g(a,W),q(X,W)}, q(X,Y), {1111111,W/a,Y/W}).

({1} ,main(y),{11,1d}) :-
({11},pX)=p(a(X’)) ,{111,X/h(X’)}),

({112,X/h(X?)},r2(X),{1121,X/h(X’) ,X’ /b}
+{1122,X/0(X’), X’ /£(2)}),

({11211,X/0(X’) ,X’/b} {112111,Y/X"}
+{11221,X/h(X?) , X’ /£(2),2’ /v} , q(X,Y), +{112211,Y/2"}
+{11222,X/h(X?) , X’ /£(2),2’ /£(21)} +{112221,Y/2°})

’

Elimination des égalités:

({1},main(Y),{11,Y/a}) :-
{1, X/£X) 3}, r1 (X)) ,{111,x /gla,m)}),

({111,x’/g(a, W) ,q(£(X’) , W}, q(£(X’),Y), {11111,W/a,Y/W}).
({1},main(Y),{11,1d}) :-
({11,X/h (X))}, r2(h(X’)), {111,X’/b}
+{112,X’/£(D)}),

({1111,%’/b} {11111,X’/b,Y/X’}
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+{1121,X’/£(2),2/v}  , q(h(X*),Y),+{11211,X’/£(2),2/b,Y/Z}
+{1122,X°/£(2),Z2/£(21)} +{11221,X°/£(2),2/£(21),
Y/Z})

3.5.3 Pliage

Nous distinguons le “pliage classique”, ou la clause pliante a un arbre de
spécification compatible avec celui de la clause pliée, et le “pliage-spécifica-
tion”, ou la clause pliante n’a pas un tel arbre de spécification: on lui rajoute
alors cet arbre.

Pliage classique
Soient P un programme spécifié, D son ensemble de définitions et K; une regle
de P, de la forme:
(C,H,S) «— CX]UCXz,(C],B],Sl),...,
0((Cs, Biy Si)s - - - (Cisks Bitky Sitk ),
LR ] (Cﬂ’Bﬂ7Sﬂ)

ou 6 est une substitution classique, et R, une regle de D de la forme:
(C' H',S") « cx,,(C'1, Bi, S"1); - -+, (C'ht1s Bigky k1)
telle que
- 0C; —B, C’l’

- @H’ s’unifie uniquement avec la téte de R,,

les littéraux a gauche de B; sont sans effet de bord et ne sont pas des
prédicats-test,

6 appliquée sur R, n'instancie pas les variables locales de Rj,

- et R, ne contient pas de!.

R, est alors transformeée en:

(C3H7 S) - C,‘t’l,(Cl,Bl, Sl)?' .. ,(GC",GH,, 05i+k)a" . s(Cn’Bna Sn)

Pliage-Spécification
Soient P un programme spécifié, D son ensemble de définitions et R; une regle
de P, de la forme:
(C,H,S) — CX]UCX2,(Cl,Bl,Sl),...,
0((Ci, Bi, Si), - - - (Cisks Bitks Sik)),
. (Cy, By, S,)

ou 0 est une substitution classique, et R; une regle de D de la forme:

(Cla Hlv S,) — Cx,, (Cll’ Bia SI1)~ s (Clk-{»la Bi+ka Slk+l)
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telle que
- —'(Ct '_)B.' Cll)a
— OH' s’unifie uniquement avec la téte de R,

— les littéraux a gauche de B; sont sans effet de bord et différents du pré-
dicat var,

- 6 appliquée sur R, n’instancie pas les variables locales de R;,
— et R, ne contient pas de!.

Alors Rj est transformée en:
(C' uC;,H',S'"U Sivk) cx,, (C'] ucC;, B;, 51U S,'),
o s (Ce41 U Cigk, Bigk, S'k41 U Sir)
et Ry en:

(C, H,S) — Cxl,(ChBh Sl)a"°s(Ci30H,vSi+k)5"- a(Cnaansn)

3.5.4 D’autres transformations classiques

Méthode de Gallagher-Bruynooghe [GB90]
Nous reprenons ici la transformation proposée par Gallagher et Bruynooghe
dans [GB90], et présentée dans la section 2.2.2.

Soient P un programme Prolog et p un prédicat (non dynamique) défini
par n clauses:

(Clvp(t_})’sl) — c3'13(cb13BlaSb])
(C2ap(t2)352) — CX;&(Cbzq BZ’sz)

(C‘II?p(t;l)’Sn) A cxnﬂ(cbn’BTUSbn)
La définition de p est remplacée par la clause:
(C,p(T),8) = (C.q(Xy, Xz,...., Xi), 5)
ou

- g est un nouveau symbole de prédicat, qui n’apparait nulle part ailleurs

dans P;
-T= A i
1€[1.n)

- les arguments de ¢ sont les variables (distinctes entre elles) qui apparais-
sent dans T';

-C= U CietS= U &

1€{1.n) 1€[1,n]
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La définition de q est alors:
(Claq(olxlaolxh-"aalxk)asl) — CX;;(Cb“BlaSh)
(CZ,Q(Gz.X1,02X2,...,02Xk),52) A chs(Cbz, B2s sz)

(Cmq(onxla onX'b v aoﬂXk)’ Sﬂ) = CXx,, (Cbm Bm Sbn)
avec 0,T = f..
Puis, partout ol apparait un littéral (C’, p(f), S’) dans P, il est remplacé
par

(Es U C,0q(X1,X2,...,Xk),Eq U S),

ot 8 est le mgu de p(f) et p(T), et Ey est le systéme d’équations associé a 6.

Permutation de deux atomes dans le corps d’une régle
Soit R une regle spécifiée de la forme:

(C,H,S) « cx, Before, (Ch, By, $1),(C2, By, 52), Apter
ou
— B.fore €t Ap., sont des séquences d’atomes spécifiés;
- B, est un atome déterministe et sans effet de bord;

- la résolution de B, ne comporte pas d’appel a un prédicat a effet de bord
ou non monotone sous les conditions Cj;

alors on peut permuter B, et B, dans K, et on obtient:
(Ca H, S) — Cx, Be,forca (Cl, B2» S,])e (S’la Bh Sg), Aﬂer

Comme on ne manipule que des prédicats sans effets de bord (B, et B,),
le switching lemma [L1087] nous assure la conservation de ’ensemble des sub-
stitutions-réponses, et comme l'un des atomes est déterministe, I'ordre des
solutions ne peut pas étre changé.

3.6 Spécialisation de regles spécifiées

3.6.1 Programmes gardés

Dans cette partie, nous introduisons des “gardes” dans les clauses pour les
spécifier, c’est-a-dire mettre en exclusion mutuelle la clause spécialisée pour un
appel et la clause pour le cas général. Les “gardes” sont des contraintes définies
sur Info et résolues par un solveur de contraintes spécialisé pour ces spécifi-
cations. Si la garde-s’efface, alors le reste de la clause est évalué (contraintes
et littéraux), sinon c'est un échec (la garde est évaluée a L). Pour une garde
négative, on utilise le principe de la négation par I'échec.



3.6. Spécialisation de régles spécifiées 107

Les gardes sont les seules spécifications qui restent dans le programme a
I’exécution.

Par analogie avec les programmes gardés (GHC), on séparera par 'opéra-
teur | (commit choice) les gardes des contraintes.

3.6.2 Algorithmes de transformations

Nous voulons passer d’un programme spécifié a un programme typé. Dans
un programme spécifié, les schémas d’appels des tétes de clauses expriment
toutes les conditions sous lesquelles la clause va étre appelée. Dans un pro-
gramme typé, la garde de la clause exprime les conditions a vérifier pour que
la clause soit évaluée. La partition des clauses revient a diviser une clause spé-
cifiée par un ensemble de clauses de systemes d’équations en plusieurs clauses,
chacune typée par un systeme d’équations de ’ensemble de départ.

L’algorithme suivant (spécialisation d’un littéral dans une clause) permet
d’effectuer cette partition pour que dans I'une des clauses résultant de la par-
tition un littéral ait, quelque soit son schéma d’appel dans cette clause, une
certaine propriété.

Cet algorithme ne suffit pas toujours. Si on veut appliquer un dépliage de-
terministe sur un littéral, il faut d’abord effectuer une spécialisation du littéral
dans la clause par rapport au déterminisme. Mais ensuite, rien ne garantit
qu’on saura quelle clause utiliser pour le dépliage.

Exemple 33

add (0,X,X).
add(s(X),Y,s(Z)) :- add(X,Y,2).

Si le schéma d’appel de add(X,Y,Z) est {X est clos}, alors add(X,Y,Z) est
déterministe. Mais ¢a ne suffit pas pour appliquer le dépliage déterministe.

Le dernier algorithme permet cette partition-spécialisation.

Partition de clauses
Soit R une regle spécifiée de téte (C, H, S). Le résultat de la partition de R par
rapport au systeme de contraintes E est deux clauses R; et R, de littéraux
identiques mais d’arbre de spécifications disjoints. Si on note T, I'arbre de
spécification de racine ¢, alors T = |J.¢c T, est 'arbre de spécification de R et
Ty={T.€T|c— E} et T, =T — T, sont les arbres de spécification de R;
et RQ.

R, et R; sont en exclusion mutuelle (on ajoute a R; la garde E et a R; la
garde - F).
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Spécialisation d’un littéral dans une clause (par rapport & une pro-
priété)
Soit R une regle spécifiée de la forme:

(C, H, S) «— C,Y, Bcforc, (C’7 Littcrala Sl)’ Aﬂ"

— B.fore €t Ap.r sont des séquences d’atomes spécifiés;
f fl )

- C'=C'pUC'9p, C'p est 'ensemble des systémes de contraintes d’appels
de Liyerar qui vérifient la propriété P, et C'p = C' — C'p

- C'ptS'pet ClaptySip
1°" cas: C peut se diviser en deux sous-ensembles C = Cp U C7p tels que:

1)V e C'p, 3c€Cp

- !
(2) Ve € CPv acl € C,p } tels que ¢ t~ ¢

alors on peut partitionner R par rapport a Cp (on obtient deux clauses Rp et
R-p). Si les deux conditions sont vérifiées, alors on dira que Rp est comple-
tement spécialisée pour L., par rapport a P. Si seule la condition (2) est
vérifiée, alors on dira que Rp est partiellement spécialisée.

2ime cas: Ve, € C'ap, 3c; € Cp, Jo € Const tels que ¢; = oc;y et Var(o) C
Var(H) alors on ajoute au programme une regle R' construite a partir de R:

(C, H, S) — 0 l Cy, Beforey(C,P U UC,?P, Litteralv S”)a 'ﬂC‘T

et on ajoute la garde -0 a R.

Déterminisation d’une clause
Soit R une regle spécifiée de la forme:

(C’ Ha S) — Cx, Beforta (C’, Littcralq S’)s After
ou
= Bijore €t Ap,, sont des séquences d’atomes spécifiés;

- C' Pensemble des systemes d’équations d’appels de Liyerei. Litterar €st
déterministe pour chacun des systemes d’équations de C'. On notera par
o; les systemes d'équations de C': C' = Uiy ) 0:-

On note 'y la restriction des éléments de C' aux variables de H: C'y =
{etVar(H)|c € C'}. -
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Soient D, ... Dy, les regles qui s’unifient avec L;jyerai. On note ¥ ’ensemble
des mgus de Ly avec les tétes des regles D;: ¥ = {4;|¢py =mgu(L;ucra,
téte(D;), 1 € [1,m]}.

Enfin on calcule le surplus d’informations contenu dans les mgus par rap-
port aux schémas d’appels: é;; = y; 1 Var(o;) avec 7 € [1,m], j € [1,n].

~ 1 cas: Vi,i' € [1,m] et Vj,j' € [1,n] tels que (i,j) # (i',5"), alors
bij # by
Dans ce cas, la clause peut étre rendue entierement déterministe. Le
résultat est m + 1 clauses C; construites & partir de C, de la forme:

V1 S ? S m Ci : (Ca H,S) - U 6i,jIcA’»Be]orea(Cl,Litterals S,)aAﬂer

J€[1.n)

Cm41 (C,H.S)"——‘( \/ U 6i,j)|CX-,Beforea(C,aLittcralsS,)sAﬁer
1€[1,m] j€[1,n)

ou V dénote la disjonction;

- 2¢™¢ cas: le premier cas n'est pas vérifié, mais 35 € [1,n] tel(s) que
30, Vi' € [1,m],7 # ¢’ é;; # 6 (1), alors on peut rendre partiellement
déterministe la clause C. Soit A I'ensemble de tous les §; ; qui vérifient la
condition (1). Soit k le nombre d'indices i différents dans A. Le résultat
de la partition sera k + 1 clauses C; de la forme:

Vi<i<k

C,‘ . (C, H,S) hnd 51‘,]’!(3/1', Bejorc,(C’s Littcrals S,)vA et
A

Yji€[1,n],6,,€A

Ciy1 - (C’ H, S) - —'( V 6)1CA'3 Befort 3 (C,a Litteral- S’)a After
b€l

Cet algorithme est d’une utilisation beaucoup moins large que le premier
(11 n’est utile que dans certains cas pour le dépliage déterministe), mais il
illustre les possibilités de typage des réegles a partir d’une spécification. On peut
ainsi réellement isoler certains cas d’applications des regles pour lesquelles on
va pouvoir écrire un algorithme beaucoup plus performant que ’algorithme
général.

3.6.3 Un exemple

L’exemple suivant est développé a partir du modele d’interprétation abs-
traite proposé par C.-Lecoutre [Lec94). Son analyse des schémas d’appels et de
solutions des prédicats est basée sur une résolution OLDT abstraite. Il calcule
également les schémas pertinents pour obtenir certaines propriétés comme le
déterminisme (cf. [LDL92a}). Ainsi, dans 'exemple suivant, nous avons deux
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tableaux : celui des schémas d’appels et de solutions associés qui donne des in-
formations de typage sur les atomes pendant 1’exécution, et celui des conditions
nécessaires sur les atomes pour qu'ils aient un comportement déterministe. La
figure 3.2 représente la structure OLDT créée pour 'analyse du programme
mul. Les nceuds encadrés sont les nceuds actifs, pour lesquels on effectue une
étape de dérivation “classique” (fleches en trait continu), les autres nceuds sont
les nceuds passifs, instances du neeud actif de méme numeéro, et qui se réferent
a ce nceud actif pour leurs dérivations (fleches en pointillés).

C. Lecoutre utilise les contraintes ensemblistes comme moyen de typage
sur 'univers de Herbrand. Pour simplifier les notations, ’expression X :ent
représentera |'égalité ensembliste (X € N)A (N = s(N)UO) A ground(X)! (ou
N est une variable ensembliste) qu’on peut interpréter par “N est l’ensemble
des termes représentants les entiers, et X est un terme clos de cet ensemble”.

On utilise ordre de Dewey pour étiqueter les nceuds de ’arbre de spécifi-
cation.

1 - add(0,X,X).
2 - add(s(X),Y,s(2)) :- add(X,Y,2).
3 - mul(0,X,0).
4 - mul(s(X),Y,Z) :- mul(X,Y,22), add(Y,2Z,Z).
- mul(X,Y,2).
Prédicats | Schémas d’appels Schémas de solutions
add add(Y,0,2) add (0,0,0)
add(s(Y'),0,s(2"))
Y’:ent,Z’:ent
add(Y,I,Z) Y:ent,I:ent | add(0,I,I) I:ent
add(Y,I,Z) Y:ent,
I:ent,Z:ent
mul mul(X,Y,Z) mul(0,Y,0)
mul (X,Y,Z) X:ent,
Y:ent,Z:ent
Schémas d’appels déterministes
add | add(Y,0,Z) Y:ent
add(Y,0,Z) Z:ent
add(X,I,Z) X:ent,I:ent
mul | mul(X,Y,Z) X:ent,Y:ent
mul(X,Y,Z) X:ent,Z:ent

!)’information de cloture est une extension de I'information de type proposée dans [Lec94]
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[1: mul(X,Y,2)]

X/0 )
2/0 \x/s(x

O 1: mul(X’Y,I), aquY ,1,2)
r/y/’ \ et
I/O/ \ I:rent
2: add(Y 0 2)[ [3: add(Y,1,2) Y:ent I'entl
Y/O N\ Vs(Y') Y/0 N\ Vs
\ Z/8(2°) z/0 \ Z/8(2’)
\
2, add(Y' 0,2%) D 3: add(Y’,I,2’) Y’:ent,I:ent
Y /o Y’/'s(O):Y’/s(Y") 'Y /0 'Y’ /5(0)
2’ /0 YA /us(o) -z /:’(‘;,,) :Z’/I.Z’:ant :Z’/I.Z’:ent
| | |Z" ent ' )
O O O ] O

FiG. 3.2 - : Arbre de résolution OLDT pour le but mul(X,Y,Z)

On procede maintenant a 'étape de spécification:

1. ({1,x=0} ,add(0,X,X), {11,%x=0}
+{2,X:ent} +{21,X:ent}).
2. ({1,Y=0} ,add(s(X),Y,s(2)), {i11,Y=0,
+{2,X:ent,Y:ent} X=0,2=0}
+{112,Y=0,

X/s(X’),X’:ent,
Z/s(2’),Z’:ent}
+{211,X=0,
Y:ent,Y=2}
+{212,X:ent,
Y:ent,Z:ent})

:-({11,Y=0} ,add(X,Y,2), {111,Y=0,
+{21,X:ent,Y:ent} X=0,2=0}
+{112,Y=0,

X/s(X’),X’:ent,
Z/s(2’),2’:ent}
+{211,X=0,
Y:ent,Y=Z}
+{212,X:ent,
Y:ent,Z:ent}).

3. ({1,T} ,mul(0,X,0), {11,T}
+{12,X:ent}).
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4 ({1,T} ,mul(s(X),Y,2), {..})
- ({1,T} ,mul(X,Y,22),  {111,X=0,2Z=0} (1)
+{112,X:ent, (2)
Y:ent,ZZ:ent}),
({1111, (1)}
+{1112,(1),Y:ent}
+{1121,(2)}

+{1122,(2),22=0} ,add(Y,22,2), {...}).

On va maintenant s’intéresser plus précisément a la regle 4. Les schémas 111
et 112 de cette regle et leurs extensions sont donc repérés respectivement par
(1) et (2). En regardant la table des schémas d’appels déterministes (s.a.d.),
- on s’apergoit que trois sur quatre des schémas d’appels possibles pour add dans
la clause 4 sont déterministes. Pourtant, une simple partition de la clause ne
suffirait pas, puisqu’il n’y a pas de schémas d’appels sur la téte de la regle. I
faut donc dégager une contrainte commune aux s.a.d., portant sur les variables
de la téte de regle, et la remonter dans la clause. On applique ’algorithme de
spécialisation d'un littéral dans une clause par rapport au déterminisme.

La contrainte nécessaire aux s.a.d. et au pré-schéma (1) est: {Y:ent}.
Donc, le résultat de la premiere étape est (pour la clause 4, les autres restant
inchangées) :

4.1 ({1,T} ,mul(s(X),Y,2), {...})
i- —(Y:ent) |
({1,T} ,mul(X,Y,22), {111, (1)}
+{112,(2))),
({1111, (1)}
+{1112,(1),Y:ent}
+{1121,(2)}
+{1122,(2),22=0} ,add(Y,2Z,2), {...
4.2 ({1,Y:ent} ,mul(s(X),Y,2), {...})
- Y:ent |
({1,Y:ent} ,mul(X,Y,22),  {111,(1),Y:ent}
+{112,(2)}),

({1112, (1) ,Y:ent}
+{1121,(2)}
+{1122,(2),22=0} ,add(Y,2Z,2), {..H.

Tous les schémas d’appels de add dans la clause 4.2. sont déterministes,
mais il y a plusieurs clauses candidates pour permettre la dépliage détermi-
niste: il faut affiner les conditions dans le pré-schéma de C pour pouvoir ef-
fectuer un dépliage déterministe.

Deuxieme étape avant le dépliage: la déterminisation d’une clause. Le
Litiera; considéré est toujours add(Y,Z2Z,Z).
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Schémas d’Appels —
mgus Y:ent
!
Y=0,2Z=Z Y=0
Y=s(X), Z=s5(Z’) |Y=s(X)

On peut déterminiser completement la clause 4.2.

4.1

4.2.1

4.2.2

({1,T}
1,T)

({1111,(1)}
+{1112,(1),Y:ent}
+{1121,(2)}
+{1122,(2),22=0}

({1,Y=0}

({1,Y=0)

({1112, (1) ,Y=0}
+{1121,(2),Y=0}

+{1122,(2),22=0,Y=0}
({1,Y/s(Y’),Y’ :ent}

¢ -
.

({1,Y/s(Y?),Y’ :ent}

({1112,(1),
Y/s(Y’),Y’:ent}
+{1121,(2),
Y/s(Y’),Y’ :ent}
+{1122,(2),22=0,
Y/s(Y’),Y’:ent}

,mul(s(X),Y,2),
-(Y:ent) |
,mul(X,Y,2Z),

,add(Y,z2z,2),
,mul(s(X),Y,2),
Y:ent |
,mul(X,0,22),

,add(0,2Z2,7",
,mul(s(X),Y,2),
Y:ent |
,mul(X,s(Y?),2Z),

,add(s(Y’),22,2),

113

“.h

{111,(1)}
+{112,(2) ],

().
{.H

{111, (1),Y=0}
+{112,(2),Y=0}),

L.
.0

{111, (1),

Y/s(Y’),Y’ :ent},
+{112,(2)}),

{L.h.

On peut maintenant effectuer le dépliage déterministe:
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4.1 {1,T} ,mul(s(X),Y,2), {...H

- —~(Y:ent) |

({1, T} ,mul(X,Y,22), {111,(1)}

+{112,(2)}),

({1111,Q1)}

+{1112, (1),Y:ent}

+{1121,(2)}

+{1122, (2),2z=0} ,add(Y,22,2), {...H.
4.2.1 ({1,Y=0} ,mul(s(X),Y,2), {..H

:- Y=0 |

({1,Y=0} ,mul(X,0,22), {...H.
4.2.2 ({1,Y/s(Y’),Y’:ent} ,mul(s(X),Y,s(Z2’)), {...}D

- Y=s(Y’),Y’:ent |

({1,Y/s(Y’),Y’:ent} ,mul(X,s(Y’),22), {111, (1),
Y/s(Y’),Y’:ent},
+{112,(2)}),

({1112, (1),

Y/s(Y’),Y’ :ent}

+{1121,(2),

Y/s(Y’),Y’:ent}

+{1122, (2),22=0,

Y/s(Y’),Y’ :ent} ,add(y’,z22,2’), {....

Le programme nettoyé est le programme écrit en CLP(FT + 8C), Finite
Trees and Set Constraints en suivant les notations de {Lec94], que nous pré-
sentons maintenant :

1 add(0,X,X).
2 add(s(X),Y,s(Z)) :- add(X,Y,Z).
3 mul (0,X,0).
4.1 mul(s(X),Y,Z) :=—(Y:ent) |
mul(X,Y,2Z),add(Y,Z2Z2,Z).
421 mul(s(X),Y,2) i~ Y=0 |
mul(X,0,22).

422 mul(s(X),Y,s(Z’)) :- Y=s(Y’),Y’:ent |
mul(X,s(Y’),Z22),add(Y’,Z2Z,2’).

3.7 Conclusion

Nous avons proposé un systeme d’évaluation partielle pour Prolog complet
intégrant des informations extérieures de facon générique. Ce systéme est basé
sur la conservation de I’équivalence opérationnelle forte et utilise les outils pré-
sentés au chapitre 1. Nous n’avons décrit aucune heuristique pour transformer
les programmes logiques, mais nous pensons que notre contribution a sa place
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non pas pour des cas d’écoles, mais pour des programmes Prolog réels.

Un des (nombreux) aspects a développer sur notre “plate-forme” est l'in-
dexation des clauses: comment sélectionner les clauses candidates a 1'unifica-
tion avec un but, rapidement et en utilisant les gardes?
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Chapitre 4

Méta-interprétation et
transformations de programmes

Les méta-programmes sont les programmes qui ont pour donnée un autre
programme. Cela comprend les compilateurs, les débogueurs, les éditeurs, les
évaluateurs partiels, les interpréteurs, ...La méta-programmation, par son
large champ d’applications, est donc le sujet de beaucoup de travaux, aussi
bien pratiques que théoriques.

En programmation logique (cf. [AR89, Bru90}), la méta-programmation est
naturelle, puisque les données et les programmes sont de méme nature: ce sont
des termes Prolog. Néanmoins, la gestion des deux langages, le langage objet
et le langage meta, i.e. le langage du programme objet (ou cible) et le langage
du méta-programme, ainsi que la manipulation des prédicats méta-logiques de
Prolog entrainent des problemes de sémantique. Ceux-ci ont d’abord été étudiés
dans [BK82], puis approfondis parallelement dans [HL89] et dans [Sub89].

La classe des méta-programmes qui nous intéressent dans ce chapitre est la
classe des méta-interpréteurs. Nous avons dit que les méta-programmes possé-
daient souvent des prédicats extra-logiques de manipulation des variables du
langage objet. Pourtant, nous considérons les programmes logiques purs, sans
prédicats prédéfinis ni prédicats méta-logiques: le langage du programme ob-
jet et du méta-programme sont identiques, leurs variables appartiennent a un
méme domaine. Notre but est de montrer que ces méta-interpréteurs préser-
vent la sémantique du programme objet au sens de 1’équivalence opérationnelle
forte.

Nous ferons une distinction entre ce que nous appelerons par convention
les méta-programmes et les meéta-interpréteurs:

- un méta-programme est un programme qui code a |'intérieur d’une cer-
taine structure un autre programme (le programme objet), qui a pour
donnée un but, et qui interprete le programme objet pour ce but;

- un méta-interpréteur est un programme qui prend comme donnée un

117
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programme et un but, et qui interprete ce programme pour ce but.

Donc, pour nous, le Vanilla interpréteur est un méta-programme, et un méta-
interpréteur est un programme universel. Pour le Vanilla, nous garderons la
dénomination “interpréteur”, pour conserver les notations usuelles.

Dans ce chapitre, nous étudions principalement le Vanilla interpréteur et
un méta-programme quasi-itératif constitué d’une clause binaire et de deux
faits. En utilisant les transformations définies au chapitre 1, nous montre-
rons que ces deux méta-programmes sont équivalents (au sens de 1'e.0.f.) au
programme qu'’ils interprétent. Puis nous étendrons ces résultats a un autre
méta-programme, & une clause ternaire et deux faits dont un clos, et nous
ferons le lien avec le probleme de I'implication de clauses.

4.1 Le Vanilla méta-interpréteur

4.1.1 Le Vanilla-interpréteur et la SLD-résolution

Soit P le programme logique suivant, constitué de n regles:
Vi 1<21<n
1., a; ' - b,',l S b,',n' .
:= But,,...But,.

Tous les prédicats définis dans P sont d’arité quelconques, les arguments
sont omis ici pour simplifier les notations. Chaque regle a un corps constitué
de 0 a n, atomes, notés b, ; et une téte de regle notée a;. Le Vanilla méta-
interpréteur pour P est le méta-programme suivant :

Vi 1<:1<n
l.i. rule(fa;,b;; ...bin1).

2.  solve([]).
solve([A;,A2IB]) :~- solve([A;]), solve([A;IB]).
4. solve([A]):- rule([AIB]), solve(B).
:- solve([But,,...But,]).
“Par les transformations de programmes que nous avons présentées dans la
section 1.2, nous obtenons la proposition suivante:

@

Proposition 19 Tout programme logique défini (P,But) admet un programme
opérationnellement fortement équivalent de la forme du Vanilla-interpréteur,
de but :~ solve([Butl), et ce méta-programme est calculable.

Preuve On effectue un dépliage en téte sur la clause 4 du Vanilla interpréteur:
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Vi 1<i<n
Li. rule([a;,biy ...binJ).

2. solve([]).
3. solve([A;,A;1B]) :- solve([A;]), solve([A;IB]).

Vi 1<:1<n
4.1. solve([a;]) :- solve([b;; ...b;n]).
:= solve([But;,...But,]).

Les régles 1.7 ne peuvent plus étre appelées pendant la résolution du but,
elles peuvent donc étre supprimées. On déplie maintenant les clauses 4.: (re-
numeérotées 3.1) et le but:

1. solve([]).
2. solve([A;,A21B]) :- solve([A;]), solve([A,;IB]).

Le résultat est n regles:

Vi 1<:1<n

3.i. solve([a]) :- solve([b;;]),solve([b;s ...b;n.]).
:- solve([But;]),...solve([But,]).

On effectue alors autant de dépliages déterministes par rapport & la clause
2 sur les regles 3.7 que nécessaires. On obtient alors:

1. solve([]).
2.  solve([A;,A2IB]) :- solve([A;]), solve([A,IB]).

Vi 1<:1<n
3.i. solve([a;]) :- solve([b;;]),solve([b;;]), ...solve([b;,]).
:= solve([But;]),...solve([But,]).

Les regles 2 et 3 n’étant plus accessibles a partir du but, on peut les suppri-
mer. Il ne reste maintenant plus qu’a supprimer le symbole de prédicat solve
et le symbole de liste autour des a; et des b; ;. Soit m le nombre de prédicats
définis dans P. On effectue alors m définitions. A chaque symbole de prédi-
cat p d’arité k on associe un nouveau symbole de prédicat p’ d’arité k par la
définition : ) 3

p’(X) :- solve([p(X)]).

ou X est un k-uplet de variables toutes distinctes. Les m définitions sont
alors dépliées et on obtient n nouvelles regles (les atomes a’; ou b'; ; dénotent les
correspondants des atomes a; ou b; ; avec les nouveaux symboles de prédicats):

Vi 1<1<n
1.i. solve([a;]) :- solve([b;;]),s0lve([b;,]), ...so0lve([b;n]).
2.1. a';:- solve([b;;]),solve([b;2]), ...solve([b;,].

:- solve([But,]),...solve([But,]).
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Chaque atome solve([b; ;1) s’unifie avec le corps d’une définition (et une
seule), et de plus solve([b;;]) est une instance de ce corps. On effectue alors
autant de pliage que d’atomes solve dans les regles 2.1 et sur le but. Les regles
définissant solve ne peuvent plus étre appelées a partir du but, on peut les
supprimer.

Vi 1<:<n
Li. a'i:i- big,big, .. b,
:= But'y,...But/,.

Le programme obtenu est donc bien le programme P initial 2 une notation
pres des symboles de prédicats (lesquels peuvent étre retrouvés par une nou-
velle étape de m définitions-pliages-dépliages). O

4.1.2 Le Vanilla-interpréteur et la SLDNF-résolution

On considere un programme logique P comme dans la section précédente,
mais P est maintenant un programme logique normal, i.e. les b;; sont des
littéraux positifs ou négatifs. Le Vanilla méta-interpréteur pour P est alors le
méta-programme suivant :

Vi 1<:<n
li. rule([la;,bi; ...b;n1).

solve([]).
solve([A;,A;1B]) :- solve([A;]), solve([A;B]).
solve([A]) :~ rule([AlB]), solve(B).
solve([not(A)]) :- not solve([A]).
:- solve([But,;,...But,.]).
En considérant maintenant une extension de notre équivalence opération-
nelle forte & une prise en compte des arbres de dérivation SLDNF (a la Prolog),
nous obtenons la proposition suivante:

ARl

Proposition 20 Tout programme logique normal (P,But) admet un program-
me opérationnellement fortement équivalent de la forme du Vanilla-interpréteur,
de but :- solve([But]), et ce méta-programme est calculable.

Preuve La preuve est tres proche de celle de la proposition précédente. Les
deux premieres étapes de transformations (dépliage en téte par rapport a rule
et dépliages déterministes des clauses 3.7 par rapport a la clause 2) sont les
meémes. On obtient alors le.méta-programme suivant :
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1. solve([]).
2. solve([A;,A21B]) :- solve([A;]), solve([A;1B]).

Vi 1<:1<n
3.:. solve([a]) :- solve([b;;]),solve([b;.]), ...s0lve([b;,,]).
4. solve([not(A)]) :- not solve([A]).

:= solve([But,]),...solve([But,]).

Avant de supprimer les symboles de prédicat solve, on effectue tous les dé-
pliages déterministes possibles par rapport & la clause 4. Les regles 3.7 contien-
nent alors des littéraux de la forme not solve([b;;]). La fin de la preuve est
alors tout a fait similaire a la preuve précédente. L’étape de pliage ne pose pas
de probleme particulier pour les littéraux négatifs puisque le pliage est P’in-
verse d'un dépliage déterministe: le comportement du programme n'est pas
changé par rapport a la résolution SLDNF (méme si on considere la négation
comme un prédicat a effet de bord, cf. page 72). On obtient donc le programme
suivant :

Vi 1<:1<n
1.z a’,~ e b',"l ,b',',g g e bl,"n' B
:= But'y,...But',.

ou les b/; ; négatifs (de la forme not p(?)) correspondent aux littéraux b; ;
négatifs. O

P.M. Hill et J.W. Lloyd ont étudié le Vanilla-interpréteur ((HL89]) dans
le cadre de la SLDNF résolution et ont montré que le complété de Clark du
Vanilla-interpréteur et le complété de Clark du programme ob,:! (ici, du pro-
gramme P) ont les mémes substitutions-réponses, que les conséquences lo-
giques de I'un sont les conséquences logiques de 'autre, et enfin que les deux
programmes ont méme ensemble d’échecs finis. Leur preuve fait appel a un
typage des variables: appartenances des variables de P a la sorte o (pour ob-
Jet), et des variables du Vanilla-interpréteur proprement dit a la sorte u (pour
méta); et a des calculs de point fixe de 'opérateur Tp. Ils n’utilisent ’évalua-
tion partielle que pour une étape de la preuve de leur dernier résultat (cela
correspond a notre premier dépliage en téte par rapport a rule).

Notre preuve par transformations syntaxiques semble plus simple. Mais les
résultats sont un peu différents. Nous montrons en fait que pour n’importe
quelle regle de choix fixée pour le programme objet, il existe une regle de choix
pour le Vanilla (calculable par rapport a la premiere) qui conserve la structure
de I’arbre SLD, et donc garantit un méme comportement opérationnel : lors-
qu’un atome A est choisi dans le programme objet, la clause 3 du Vanilla est
utilisée jusqu’a ce que 'atome solve([A]) apparaisse dans le but, et alors il
est sélectionné. Mais quelle que soit cette regle, la regle de choix du Vanilla
favorise toujours un atome de prédicat rule par rapport aux autres. Notre
résultat est donc valide par rapport a n'importe quelle regle de choix fixée sur
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le programme objet, mais la réciproque est fausse: on peut trouver une regle
de choix pour le Vanilla qui le fait toujours boucler (dés que la regle 4 peut
étre appliquée, sélectionner le nouvel atome de prédicat solve). Le résultat de
Hill et Lloyd, plus général, prouve |'équivalence des conséquences logiques du
complété du programme objet et du complété du Vanilla pour ce programme,
pour toute regle de choix.

4.2 Un méta-interpréteur quasi-itératif

Soit le méta-programme suivant:

1. choix([ButiListeDeButs], [[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|.],
CorpsDeRegle,Programme) .
2. choix(ListeDeButs, [_|FinDuProgramme],
ListeDeButs,FinDuProgramme) .

execute([],[]).

4. execute(Buti,Programmel) :-
choix(Butil,Programmel,But2,Programme2),
execute(But2,Programme?2).

@

:- execute([But;,...But,],Programme) .

ou Programme est une liste composée de n regles: Programme = [Régle,,
Régle,, ... Reégle, ], et, Vi, 1 < i < n, Régle; est une différence de listes:
Régle;= [a;, b;1,b;3,...bin, IL]1-L. Programme ne partage jamais de variable
avec le reste de la clause (ou du but) ou il apparait.

Le prédicat choix est le prédicat qui détermine la partie contréle sur la
résolution. On peut imaginer qu'on a d’une part la liste de buts & prouver,
le premier élément de la liste étant le but sélectionné, et d’autre part le pro-
gramme objet (ou cible) avec un pointeur balayant le programme. La régle 1
nous dit: “si le but courant s’unifie avec la régle pointée alors remplacer ce
but par le corps de la régle et remettre le pointeur au début du programme”.
La regle 2 nous dit: “descendre le pointeur sur le programme d’une régle”.
L’utilisation de différences de listes dans le codage du programme permet la
concaténation de la liste de buts restant a traiter avec le corps de la régle sans
utiliser le prédicat append. Si le but courant est de la forme [a;|ListeDeButs],
et le pointeur se trouve sur la regle [a;, b1, b 2,... b, IL]-L alors le résultat
de l'unification avec la premiere regle donne

L = ListeDeButs :
CorpsDeRegle = [b;1,b;2,...b s |ListeDeButs]

Nous allons maintenant montrer que ce méta-programme. avec une regle
ternaire et trois faits, est équivalent, au sens de I’équivalence opérationnelle
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forte, au programme original qu'il interprete (programme codé dans Programme).

Exemple 34
Pour le programme append:

1. append([],L,L). .
2. append([X|L1],L2,[X[L3]) :- append(L1,L2,L3).

:- append(L1,L2,[1,2,3]).

le méta-programme complet est

1. choix([But|ListeDeButs], [[But|CorpsDeReglel-ListeDeButs|],
CorpsDeRegle,
[[append([],Lappt,Lapp1) IL]-L,
[append ([X|Lapp2] ,Lapp3, [X|Lapp4]),
append (Lapp2,Lapp3,Lapp4) ILL]-LL]).
2. choix(ListeDeButs,[_|FinDuProgramnme],
ListeDeButs,FinDuProgramme).
3. execute([],[]).
4. execute(Butl, Programmel) :-
choice(Butl,Programmel,But2,Programme2),
execute(List of Goals 2, List_of Rules.2).

:- execute([append([1],[2,3],L1)]1-([],
[[append([],Lappi,Lappi)IL]-L,
(append ([X|Lapp2],Lapp3, [X|Lapp4]),
append(Lapp2,Lapp3,Lapp4) ILL]-LL]).

Proposition 21 Tout programme logique défini (P,Bul) admet un méta-pro-
gramme opérationnellement fortement équivalent constitu€ d 'une régle ternaire
et de trois faits.

Preuve On effectue un dépliage en téte sur la clause 4 du méta-interpréteur.
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1. choix([But|ListeDeButs], [[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|],
CorpsDeRegle,Programme) .
2. choix(ListeDeButs, [[_|FinDuProgramme],
ListeDeButs,FinDuProgramme) .
3. execute([],01).
4. execute([But|ListeDeButs],
[[But |CorpsDeRegle] -ListeDeButs|.]): -
execute(CorpsDeRegle,Programme) .
5. execute(ListeDeButs, [_|FinDuProgramme]) :-
execute(ListeDeButs,FinDuProgramme).

:- execute([But,,...But,]},Programme).
Progy
Les clauses de prédicat choix n’appartiennent plus au graphe de dépen-
dance du prédicat execute: elles peuvent donc étre éliminées du programme
par rapport au but :- execute([But;,...But,],Programme). Les clauses de
execute sont alors renumérotées (3, 4 et 5 vers 1, 2 et 3) et on effectue un
dépliage en téte sur la dernieére clause:

1. execute([],[]).
2. execute([But|ListeDeButs],
[[But |CorpsDeRegle]-ListeDeButs|]):-
execute(CorpsDeRegle,Programme) .
3. execute([],[]).
4. execute([But|ListeDeButs],
[_,[ButlCorpsDeRegle]-ListeDeButs|J):-
execute(CorpsDeRegle,Programme) .
5. execute(ListeDeButs, [_,_|FinDuProgramme]):-
execute(ListeDeButs,FinDuProgramme).

Prog,

:- execute([But,,...But,], Programme) .

_Les arguments de ’atome du corps de la derniére régle du programme étant
des variables libres, un dépliage en téte de cet atome se fait par rapport a
toutes les regles du programme courant. On veut déplier le programme jusqu’a
obtenir dans une régle binaire et dans un fait (execute([J,[.,...J)) un
second argument qui soit une liste d’au moins n éléments. On doit donc arriver
a un programme contenant 2(n + 1) regles.

A chaque dépliage en téte sur I’atome du corps de la derniére regle, le
programme passe de k régles a 2k — 1 régles. Soit u, ;>0 la suite qui représente
la taille (en nombre de regles) des programmes obtenus apres chaque dépliage.

On a:
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UQ=3

Uy = 2u.-_1 -1
C’est-a-dire u; = 3.2 + 1 — 2° = 2+ 4 1, ol i représentant le numéro
~du programme représente aussi le nombre de dépliages en téte a effectuer.
Pour obtenir notre programme, il faut donc effectuer i dépliages avec i le plus
petit entier qui vérifie 1 > log,(2(n + 1) — 1) — 1 (n est le nombre de regles
dans Programme et 2(n + 1) est le nombre de régles qu’on veut pour le méta-
programme). On obtient alors:

2n.

2n+1.

2i+1 41,

execute([],[]).
execute([But |ListeDeButs],
[[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|.]):-
execute(CorpsDeRegle,Programme) .

execute([],[]).

execute([But|ListeDeButs],
[., [But|CorpsDeRegle] -ListeDeButs|]):-
execute(CorpsDeRegle,Programme) .

execute([],[_,]).

execute([But |ListeDeButs],
[_,....,[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|.]):-
execute(CorpsDeRegle,Programme) .
/* la régle 2n contient n-1 variables anonymes */
/* avant [But|CorpsDeRegle] */

execute([],[.,...]).
[* la régle 2n+1 contient n variables anonymes */
/* dans le deuriéme argument */

execute(ListeDeButs, [_,... _|FinDuProgramme]): -
execute(ListeDeButs,FinDuProgramme) .

/* la régle Z+1+1 contient 2n varigbles anonymes */

/* dans le deuriéme argument */

:- execute([But,,...But,],Programme).

125

Prog;

On introduit maintenant dans le programme une nouvelle définition:
exe(CorpsDeRegle) :~ execute(CorpsDeRegle,Programme) .
On effectue alors n+1 pliages dans le programme:
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execute([],[]).
execute([But |ListeDeButs],
[(But|CorpsDeRegle] -ListeDeButs|]) :~
exe (CorpsDeRegle).
3. execute([],[]).

N

4. execute([But|ListeDeButs],
[-,[But|CorpsDeRegle] -ListeDeButs|]):-
exe(CorpsDeRegle) .
5. execute([],[_,]).

2n. execute([But |ListeDeButs],
[.,....,[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|]):-
exe(CorpsDeRegle) .
/* la régle 2n contient n-1 variables anonymes */ p
/* avant [But|CorpsDeRegle] */ r094

2n+1. execute([],[.,...0).
/* la régle 2n+1 contient n variables anonymes */
/= dans le deuzriéme argument */

24141, execute(ListeDeButs,[.,..._|FinDuProgramme]):-
execute(ListeDeButs,FinDuProgramme) .
/* la régle Z¥'+1 contient 2n variables anonymes */
* dans le deuriéme arqument *
g

214142, exe(CorpsDeRegle) :-
: execute(CorpsDeRegle,Programme) .

:- exe([But;,...But,)).

Puis on effectue un dépliage sur la définition de exe (il n'y a que n+l
régles dépliantes). Les définitions de execute ne sont alors plus accessibles
a partir du but et on peut les enlever. Notons M, le résultat de toutes nos
transformations:

Vi, 1 <1< n. -exe([a;|ListeDeButs]):-
exe([b;;,...b;,, |IListeDeButs]).
n+1. ) exe([]). Progs

:- exe([But,,...But,]).
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On revient maintenant au Vanilla-interpréteur:

A4
1.

2.
3.
4.

1<i1<n
rule(fai,b;; ...bin1).

solve([]).
solve([A;,A;1B]) :- solve([A;])),solve([A;IB]).
solve([A]) :- rule([AIB]),solve(B).

:- solve([But;,...But,]).

Un dépliage en téte sur la regle 3:

Vi
l.2.
2.

3.
4.

1<:1<n
rule([a;,b;; ... b5, 1) .

solve([]).
solve([A;,A;1B]) :- rule([A;1C]),s0lve(C),so0lve([A,IB]).
solve([A]) :- rule([AIB]),solve(B).

:- solve([But;,...But,]).

Un autre dépliage en téte sur cette méme clause:

V2
1.

1<:1<n
rule([a;,b;; ...bin1).

solve([]).

1<i<n

solve([a;,A;|B]) :- solve([b;;,...b;,]1),s0lve([A,IB]).
solve([A]l) :- rule([AIB]), solve(B).

:- solve([But;,...But,]).

On effectue maintenant un dépliage en téte sur la clause 4. Les regles 1.1.
peuvent étre supprimées: le prédicat rule n’appartient plus au graphe de
dépendance de solve. Le méta-programme simplifié (noté M,) devient donc:

1.
Vi
2.1.
Vi
3.1.

solve([]).

1<i1<n

solve([a;,A;|B]) :~ solve([b;;,...b;,]),s01ve([A;]1B]).
1<:1<n

solve([a]) :- solve([b;1,...b;n]1).

:- solve([But;,...But,]).

Nous allons maintenant montrer que M, et M, sont équivalents (au sens
de I’e.0.f.) en comparant leurs arbres de résolution. Nous ne nous intéresserons
qu'a la forme de I’arbre et aux systemes d’équations étiquetant les branches
(nous les appellerons les arbres des systemes). Si les substitutions-réponses
sont les mémes dans les deux arbres et données dans le méme ordre avant la
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premiere branche infinie, alors on peut conclure que le méta-programme quasi-
itératif préserve 1’équivalence opérationnelle forte par rapport au programme
qu’il interprete.

Remarque: les buts pour M; et M; sont :- exe([But;,...But,]) et:-
solve([But;,...But,]). Le fait que la taille de leur liste soit fixée est impératif
pour avoir I’équivalence opérationnelle forte entre les deux méta-programmes,
mais ce n’est pas une contrainte forte du point de vue de leur utilisation pour
la méta-interprétation.

- Hypothese de départ : jusqu’a une profondeur 1, les arbres des systémes
des deux méta-programmes M, et M, sont égaux, et les buts qui éti-
quettent les nceuds ont la propriété suivante: la concaténation des listes
arguments d’un nceud de M, est égale a la liste argument du nceud cor-
respondant de M,.

On compare les dérivations a partir du but : ~exe ([But;,But,,...But,])
pour M; et du but :-solve([But,,But,,...But,,]) pour M,.

exe([But;,Butj,... But,])

But1=a1/ wﬁan

exe( [bl.l: . -bl,m s exe( [bn,l 3 e e ‘bn,nn N
But,,... Butm]) Butz,... Butm])

solve([But;,But,,... But,])

Butl-_j/ w1=an

solve( [bl,l PR -bl,'ru]) R solve( [bn,l 3o . -bn,nn]) ’
solve([But,,... But,.]) solve([But,,... But,.1)

— Hypothése de récurrence: les deux arbres des systémes sont égaux jus-
qu’a une profondeur k, et leurs nceuds vérifient ’hypothese de départ.
On énumere les quatre cas possibles pour des branches non finies a la
profondeur k:

1. certains nceuds du programme M, sont de la forme exe([c;,...c,])
et les nceuds correspondants dans M, sont de la forme solve([c,,
co.ey]), solve(lei41, ...ci,1),...s0lve([ci41, ...cn]) tels
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que concat(fey, ...¢i [ e, 41, .. €y oo [Cing1, oona]) = [, . 0]
exe([C1,C2, . 'cn])
cl:V &an
exe( [bl,lx . 'bl,m N exe( [bn,la .o 'bn,n,. N

C2,5.. -cn])
solve([cy,..

CI=V

solve([b;1,...b14,1),
solve([co,...c;,]),...

solve([c;,,,,.

c2,...c,,])

-cilj))
. .Cal)

Ci1¥a,

solve([bn1,...bpn,1),
solve([cy,...c,]),...
solve([c;,,,,--.cal)

solve([ci, ;s ---Cnl)

Les deux hypotheses sont toujours vérifiées a 1’étape k + 1.

2. certains neeuds du programme M; sont de la forme exe([cy,...c,])
et les nceuds correspondants dans M, sont de la forme solve([c;]),
solve([cy, ...c.]).

exe(fcy,cz,...¢,])

cl:V kan

exe([by1,...bin,, exe([bn1,...bnn,,
CQ,...Cn]) C2;---Cn])

solve([ci]),
solve([c2,...c;,]),

solve([ci,,,,..-c.])

clzy

solve([by1,...b1s,]1),
solve([cy,...c;1),...
solve([ci,,,,.--Cal)

Ci=a,

solve([b,1,...bnn.1),
solve([cz,...ci,]),...
solve([ci,,,,...cn))

Les deux hypotheéses sont toujours vérifiées a 'étape k + 1.

3. certains nceuds du programme M, sont de la forme exe([c;,...c,])
et cette fois-ci les nceuds correspondants dans M, sont de la forme
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solve([]), solve([cy, ...c.)).

solve([]),
solve([cy,...c;,1),

solve( [:c;",H sereCnl)

solve([cy,...ci,1),...
solve(lci, s .- -Cnl)

Il suffit d’un pas de dérivation sur M, pour se retrouver dans le cas
1 sans que les systemes d’équations soient modifiés.

4. enfin les autres noeuds de M; sont execute([]), et les nceuds cor-
respondants dans M, sont solve([]). Dans les deux cas, on arrive
en une étape de dérivation a un nceud-solution.

O

Dans le méta-programme que nous proposons, lorsque la clause vide est gé-
nérée, (premier argument de execute vaut []), il faut “dérouler” tout le pro-
gramme par la deuxiéme clause avant d'obtenir un succes par unification avec
le fait. Il peut étre légérement amélioré, en remplacant le fait execute([],[1)
par execute([] ,ProgrammeClos), ou ProgrammeClos est n’importe quelle ins-
tance close de Programme. La preuve de 1’équivalence avec cette variante du
méta-programme peut se {aire en réutilisant la preuve de la proposition 21. En
effectuant les mémes étapes de transformations, on obtient des programmes si-
milaires a Prog,, Prog,, Prog; et Prog,, sauf pour les faits, qui sont de la forme
execute([],ProgrammeClos), execute([],[-IProgrammeClos]), ...execu-
te([],[.,... _|ProgrammeClos]). L'égalité syntaxique des deux méta-progra-
mmes est obtenue au Progs.

Comparons maintenant la complexité du programme original et la com-
plexité de ce programme codé dans notre méta-programme quasi-itératif. On
reprend les notations employées dans la preuve de la proposition 3 page 27.
Appelons complezité d’un noeud-solution sol, le nombre de neeuds de ’arbre
SLD qu'on parcourt (par la stratégie en profondeur d’abord et de gauche a
droite) avant d’atteindre sol,. On notera ; la fonction de complexité du pro-
gramme i, et N; le nombre de regles qui le définissent. ¢ prendra les valeurs o
pour le programme objet, et m pour le méta-programme.

Au mieux, le but s’unifie avec la premiere regle du programme original, et
cette régle est un fait. Au pire, il s’unifie avec la dernieére regle du programme.
Dans le cas ou le fait du méta programme est execute([],[]), on obtient
donc:

wo(soly) + No < pm(sol) < (polsol) x N)+ N,
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et dans le cas ou le fait du méta-programme est execute([],ProgrammeClos),
on obtient :

@o(s0h) < pm(sol) < @o(sok) x N,

4.3 Lerésultat de [DLRW94] sur la puissance
de calcul d’une clause binaire

Ph. Devienne, P. Lebegue et J.-C. Routier se sont intéressés a I'étude de la
classe des programmes constitués d’une clause de Horn binaire, d’un but et d’un
fait. Ils ont montré I'indécidabilité de I’arrét et de I’existence de solutions pour
un programme particulier de cette classe ([DLR93b, DLR93a, Rou94]). Leur
preuve utilise la correspondance entre les machines de Minsky (un formalisme
équivalent aux machines de Turing) et les fonctions de Conway, et leur permet
de coder une fonction de Conway dans un programme de cette classe.

Ph. Hanschke et J. Wiirtz ont prouvé, indépendamment et a la méme pé-
riode, le méme résultat d'indécidabilité du vide. Leur preuve consiste en un
codage du probleme de correspondance de Post, en utilisant les différences de
listes. Pour ¥ un alphabet, un systéeme de correspondance de Post est un en-
semble non vide § = {(gi,d:) | 7 € [1,...m]} ou les g; et les d; sont des mots
sur ¥. Il existe une solution a ce systéme s’il existe une séquence non vide
de n indices i; telle que Vj, j € [1.n],1 < ¢{; <met g, ..., = d; ... d;,.
Ce probleme est en général indécidable a partir du moment ou ¥ contient au
moins deux symboles. Leur codage permet de générer toutes les combinaisons
de séquences de g; et de d;: toutes les combinaisons de taille 1, puis toutes les
combinaisons de taille 2, de taille 3, ... et ainsi de suite. Les séquences de g;
sont stockées dans une liste, les séquences de d; dans une autre. Les différences
de listes permettent de faire grossir la méme liste sans utiliser de append:

p([X]] = S [X[] =)~ .

P([511G] = [[91151], - - - [9m|S1]|L4), [S2] D] = [[da|S3], .. . [dm|S2][ L2])
— p(G'—L],D - Lg) .

— p(llg1] - - - {gm]| 1] = L1, [[d1] . . . [dm]|L2) = L2) .

En combinant les deux techniques de preuves et notre méta-interpréteur,
Ph. Devienne, P. Lebégue, J.-C. Routier et J. Wiirtz ont prouvé qu’sl eziste
un programme d une clause de Horn binaire et deuxr clauses unaires qui a la
méme puissance de calcul que les machines de Turing [DLRW94, Rou94].

En généralisant, le codage de Wiirtz et Hanschke permet de générer tous les
mots sur un alphabet donné dans le but. En particulier, si I'alphabet est fixé
a4 A = (droite;, gauche;) et B = (droitey, gauche,), le programme va générer
toutes les combinaisons possibles de A et de B. Si maintenant on complique
un peu le programme (notons le M;):
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P([A,'—] - -vX) - .

p([UneDeriv|LesAutresDerivs) — [[A| UneDeriv], [B| UneDeriv)| Ly}, [H|L))
«— p(LesAutresDerivs — Ly, [H, X, X|L;]) .

— p([[butlL]‘Ll] - Ll, [faitILz]) .

On a obtenu une simulation d’un parcours en largeur d’abord de ’arbre de
résolution SLD du programme suivant (notons le II):

p(fait) —

p(gauche,) « p(droite;) . (= A)
p(gauchey) — p(droite;) . (= B)
« p(but) .

M, génere toutes les dérivations de longueur 1, puis de longueur 2, etc
... L'unification avec le fait de M, est possible lorsque le premier argument
commengant par une dérivation de la forme [droites, gauchey, droitey_,, gau-
chei_1, ... droitey, gauche,, but|L] s’unifiera avec [fait, Xi, X, ... Xy, Xi|LL].
M, donnera bien toutes les solutions de II dans 'ordre d’un parcours en
largeur, mais ne s’arréte pas. La premiere étape de la preuve est faite: Il a
exactement la forme de notre méta-interpréteur quasi-itératif (2 un dépliage
par rapport a choix pres, cf. théoréme 8). Si maintenant on considére que
le programme codé dans notre méta-programme quasi-itératif est n’importe
quel méta-interpréteur connu qui prend en argument du but un couple (pro-
gramme a interpréter,but), on a bien un méta-(méta-)interpréteur en largeur
d’abord. La deuxiéme partie de la preuve consiste a construire un mécanisme
qui arrétera le méta-interpréteur si le programme objet s’arréte. Ce méca-
nisme est construit a l’aide des fonctions de Conway et s’arréte un nombre
d’étapes fini apres 'obtention de la derniere solution du programme objet par
le méta-interpréteur M, si le programme objet s’arréte. La complexité de ce
programme universel est au moins exponentielle par rapport a la complexité
du programme original. M; simule un parcours en largeur d’abord de I’arbre
SLD du programme qu'il interprete, dans notre cas le méta-programme quasi-
itératif. Sa complexité notée p, est majorée par (on reprend les notations
précédentes):

eu(sol,) < Nrﬁm(wln) < ¥olsoh)xNo

¢, représente bien la complexité du programme universel pour ’obtention des
solutions. Pour l'arrét, la borne du nombre de nceuds a parcourir est plus
grande, puisqu’on ajoute la complexité du mécanisme d’arrét lié aux fonctions
de Conway.

Théoréme 6 [DLRWY)] Il existe un méta-interpréteur pour les langages d
clauses de Horn sous la forme d’un programme avec une seule clause de Horn
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binaire, un fait et un but, lequel, prenant en entrée un programme a clause de
Horn P, a ezactement les mémes solutions que P el s’arréte si et seulement
si P s’arréte.

Théoréme 7 [DLRWY4] La classe des programmes & une clause de Horn bi-
naire et deur clauses unaires a la méme puissance d’ezpression que les ma-
chines de Turing.

4.4 Autour du méta-interpréteur quasi-itéra-
tif

En transformant le méta-programme quasi-itératif, on peut obtenir des
résultats d’indécidabilité de I’arrét et du vide pour quelques classes simples de
programmes.

Théoreme 8 Il existe un existe un programme explicitement constructible de
la forme

p(fait) «

p(gauche;) «— p(droite;) .

p(gauche,) «— p(droitey) .

ou fait est clos, tel qu’il n’existe pas d'algorithme qui décide en un temps fini
si, pour un but donné clos « p(but), la résolution SLD s’arréte et s’il eziste
des substitutions-réponses.

De plus, ce programme est un programme universel.

Preuve Reprenons le méta-programme de la proposition 21. On sait qu’il
existe un programme universel écrit avec des clauses de Horn [Tar77] qui,
pour un but donné clos représentant un entier, exécute la machine de Turing
de numéro cet entier. On choisit alors de coder dans Programme le programme
universel. Mais le but du méta-programme de la proposition 21 n’est pas clos.
On le remplace alors par
:= execute([nil,but clos], [[nil,but.clos]-but_cles])

ol but_clos est le numéro de la machine de Turing choisie par I'utilisateur.
En faisant un dépliage sur I’atome choix, on obtient alors le méta-interpréteur
suivant :

1. execute([1,[]).
execute([But|ListeDeButs],
[[But|CorpsDeRegle]l-ListeDeButs|.]):-
execute(CorpsDeRegle,Programme) .
3. execute(ListeDeButs,[_|FinDuProgramme]) :-
execute(ListeDeButs ,FinDuProgramme) .

:- execute([nil,but clos], [[nil,but _clos]-but.clos]).
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Corollaire 1 Le probléme de l’arrét et du vide pour les programmes constitués
de deuz clauses de Horn binaires, un fait clos et un but clos, est indécidable.

Preuve Décider si un programme s’arréte ou s'il a des solutions est en général

indécidable. Puisqu’il existe un méta-interpréteur de la classe qui nous inté-

resse, les problemes de |’arrét et du vide sont indécidables pour cette classe.
0O

Le probleme général de 'implication de clauses, ViA = VyB ou B est une
clause et A un ensemble de clauses, Z sont les variables de A et g les variables de
B, est équivalent & la non-satisfiabilité d’'un programme contenant I’ensemble
de clauses A et un ensemble de faits clos obtenus & partir de la négation de
B, et a été montré indécidable dans le cas général ainsi que pour la classe des
ensembles de clauses constitués de deux clauses binaires par Schmidt-Schauss
([SS88]). Le résultat que nous obtenons ici est donc un peu plus fort puisque
nous construisons deux tels ensembles A et B. Nous reparlerons des liens entre
ces problemes dans la conclusion du chapitre.

Nous abordons maintenant la classe des programmes a une regle ternaire.

Théoréme 9 Il existe un programme explicitement constructible de la forme

p(fait)) «
p(faity)
p(gauche) — p(droite, ), p(droite;) .

ou fait, est clos, tel qu'il n'existe pas d'algorithme qui décide en un temps fini
si, pour un but donné clos — p(but), la résolution SLD s’arréte et s’il existe
des substitutions-réponses.

De plus, ce programme est un programme universel.

Preuve L’idée de la preuve est de montrer que notre méta-interpréteur quasi-
itératif du théoreme précédent peut se transformer en un méta-interpréteur de
la forme requise dans le théoreme.

La preuve se déroule en deux étapes. Nous allons d’abord montrer qu’un
programme de la forme

~~

to) -,
t1) « p(t2) .
ts) « p(ts) .
p(ts) -

est équivalent (au sens de 1’e.0.f.) a un programme de la forme

p
p
p

-~

~—~ o~

1
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Puis nous montrerons que ce programme est équivalent a un programme de la

forme
p(to) «—
p(t'o) «
p(t) « p(t2), p(ts) -
— p(ts) .

avec ?p clos et t'y quelconque.

1. Considérons le programme suivant, noté M, :

P(to,Y,),) = .

p(X,Y,Y) « p(t2, X. 1) .

P(Y YY) « p(i14, X, 13) .
— p(ts, nil, nil) .

ou nil est un terme clos.

Nous effectuons d’abord une étape d’indexation sur les tétes de regles
(cf. proposition 10):

p(X, Y Y)—qX)Y) .
q(to,Y) «
g(t1,Y )‘—P(tzvthtl) :
q(t3,Y) « p(tq, t3,13) .
— p(ts, nil, nil) .

Une étape de dépliage en téte (cf. proposition 3) donne le programme
suivant :
(X, YY) —q(X)Y) .
q(to.Y)
(tls ) —4q t2’tl) .
q(tSsY) - Q(t4’t3) .
— g(ts, nil) .

Le prédicat p n’est plus accessible a partir du but, on peut donc suppri-
mer sa définition, et par la propriété de suppression des variables ano-
nymes (cf. proposition 13) on obtient le programme noté M, :

q(to)
q(t1) «— ¢ ) .
q(ts) = q(ta) .

1

o~

——

q(ts
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Ce programme est le méta-interpréteur quasi-itératif décrit dans le théo-
reme 8. Il suffit de prendre:

( to= ([1,[]) ou to = ([],ProgrammeClos)
t; = ([But|ListeDeButs], [[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|.])
t, = (CorpsDeRegle,Programme)

* t3 = (ListeDeButs, [_|FinDuProgramme])
ty = (ListeDeButs,FinDuProgramme)

| ts = ([nil,but.clos]),[[nil,but_clos]-butclos])

M, est équivalent (au sens de I’e.0.f.) & M; et appartient bien a la classe
de programmes a laquelle nous voulions arriver. Néanmoins, avant de
passer a la deuxieme étape de la preuve, nous allons montrer qu’on peut
clore le fait p(t0,Y,Y).

Considérons les arbres de dérivation de M; et M; (cf. figure 4.1). Les
substitutions 6; sont issues des systemes d’équations des arcs immédiate-
ment supérieurs, et les indices j des termes ¢;, servent a différencier deux
termes t; égaux a un renommage pres.

On s’apercgoit que les deuxiemes et troisiemes arguments d’un but dans
Parbre SLD de M, correspondent aux termes du systéeme d’équations
étiquetant 'arc du niveau immédiatement supérieur dans ’arbre SLD de
M, : les unifications sont retardées d’un niveau de profondeur dans M;.
On voit aisément que cette propriété est vrai quelque soit le niveau de
profondeur auquel on se place dans les arbres de M; et M,.

Nous allons maintenant nous intéresser aux nceuds qui se dérivent direc-
tement en la clause vide. Pour cela, nous considérons que to = ([],Pro-
grammeClos). Soit p(tt;,tt;,tt3) un tel noeud de I’arbre SLD de M,;.
tt, doit pouvoir s’unifier avec t,, et tt, représente le but “principal”
(c.a.d. le premier argument) du nceud précédent, tandis que tts repré-
sente la téte de la regle qui s’est unifiée avec tt,, et dont le corps est tt;.
Puisque tt; = 1 est satisfiable, tt; ne peut étre qu'un renommage de t,,
et donc tt3 ne peut étre qu’un renommage de ;. Le systeme d’équations
suivant est donc solvable:

[ to = ([],ProgrammeClos)
t; = ([But|ListeDeButs], [[ButiCorpsDeRegle]-ListeDeButs|_])
t, = (CorpsDeRegle,Programme)
t3 = (ListeDeButs, [_|FinDuProgramme])

J ty = (ListeDeButs,FinDuProgramme)

ts = ([nil,butclos], [[nil,but _clos]-but_clos])

tt; = ([],ProgrammeClos)

tt; = (CorpsDeRegle,Programme)

tt3 = tl

ttg = tl
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p(But,nil,nil)

M

O P(t21 :Butotl,)

But=t;,
t2l=t0 But-tll But-tll

D P(t22 s01t21 )tlz) P (t42 soltZ; st32)

P (t41 aBut 9t31)

But=t3,

t41=t0 Bu.t=t3l But=t3l

p(t2,,02ts,,t1,) p(ty,,02t4 ,t3,)

p(But)

M ut=t,,

D P(01t2])

tg%2]=t]2 \§t32 But=ts,

2
O p(fsty,) p(f4ty,)

p(fsts,)

t417A41=t12 \hzt&z
0

p(fsty,) p(fsty,)

Fi1G. 4.1 - : Arbres SLD de M, et M,.
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Le deuxiéme argument de M, étant toujours une forme instancié de
g )
Programme ou d’une partie de Programme, en simplifiant le systeme, on

obtient :
ListeDeButs = []

CorpsDeRegle = []

tt; = ([],ProgrammeClos)
tt; = ([But], [Butll)
tt; = ([But], [ButlJ)

ou But est un fait de Programme. 1l suffit d’apporter une légere modifi-
cation a Programme pour caractériser But. Considérons Programme’ tel
que Programme’ contient toutes les regles de Programme, sauf les faits
qui sont remplacés par [a;,fait|L]-L, et la regle [fait|L]-L qui est
ajoutée en fin de Programme’, ou fait est un symbole de prédicat d’arité
0 qui n’apparait pas dans Programme. Programme’ est équivalent au sens
de ’équivalence opérationnelle forte & Programme (il suffit d’effectuer un
dépliage déterministe sur fait). Le systeme d’équations peut alors étre
encore simplifié:

ListeDeButs = []
CorpsDeRegle = []

tt; = ([],ProgrammeClos)
ttz = ([fait], [fait])
tt, = ([fait], [fait])

M, devient alors:

p(to, ([fait], [fait]), ([fait], [fait])) « .
p(X, Y, }/) A p(t%‘x’stl) .
p(Xs Y’ Y) A p(t47 ‘XJB) .
— p(ts, nil, nil) .
avec

(

to = ([],ProgrammeClos)

t; = ([But|ListeDeButs], [[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|.])
4 t; = (CorpsDeRegle,Programme)

t; = (ListeDeButs, [_|FinDuProgramme])

ty = (ListeDeButs,FinDuProgramme)

\ ts = ([nil,but_clos), [[nil,but_clos]-but_clos])

Nous montrons maintenant que le programme M, avec deux clauses bi-
naires et un fait clos est équivalent a un programme avec une clause
ternaire et deux faits (dont un clos). Notons Mj:

p(t'o,a,b)4— .

p(t',a,b) « p(t'2, X, Y),p(t's. Y, X) .
p(-,b.a) —

(_'P(t15~,a7b) .
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En appliquant la regle de spécialisation des appels (définition 15), on

obtient :
p(t'o,a,b) «— .
p(t';a,b) « p(t'3, X, Y)=p(,a, b),p(t's, X,Y),p(t's, Y, X) .
p(t’aa) b) A p(t’% X, Y) = p(-a baa)a p(t’% Xs Y),P(t'hY,X) .
p(b,a) — .
- p(t157a$ b)

On peut alors éliminer les égalités:

p(t'o,a,b) — .

p(t',a,b) « p(t'2,a,b),p(t's,b,a) .
p(tlvas b) - p(t,%b’a)a p(t,‘haab) .
p(-b,a) «

— p(t's,a,b) .

On effectue deux dépliages déterministes:

p n'est plus accessible a partir du but, on peut supprimer sa définition.
M3 est bien équivalent a M, :
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il suffit de prendre
[ t'o = (to, ([fait], [fait]),([fait], [fait]))

t’g = (tz,X, tl)
t'4 = (t4,X, t3)
¢ =(X,Y,Y)

t's = (ts, m'l,nil)

{ to = ([],ProgrammeClos)

t; = ([But|ListeDeButs], [[But|CorpsDeRegle]-ListeDeButs|.])
t, = (CorpsDeRegle,Programme)

t3 = (ListeDeButs, [_|FinDuProgramme])

t4 = (ListeDeButs,FinDuProgramme)

| t5 = ([nil,but clos], [[nil,but_clos]-but_clos])

Comme dans la preuve du théoréme précédent, il suffit maintenant de consi-
dérer que le programme universel a clauses de Horn est codé dans Programme,
et que but_clos est 'entier codant la machine de Turing choisie par 'utilisa-
teur. 0O

Corollaire 2 Le probléme de l'arrét et du vide pour les programmes constitués
d’une clause de Horn ternaire, de deux faits dont un clos et d’un but clos, est
indécidable.

Preuve Ce corollaire est directement impliqué par le théoreme précédent,
comme le corollaire 1 est impliqué par le théoreme 8. Décider si un programme
s’arréte ou s'il a des solutions est en général indécidable. Puisqu'il existe un
méta-interpréteur de la classe qui nous intéresse, les problemes de ’arrét et du
vide sont indécidables pour cette classe. i

4.5 Conclusion

Grace a nos transformations de programmes, nous avons pu, dans un pre-
mier temps, valider le Vanilla méta-interpréteur ainsi qu’un méta-programme
quasi-itératif, dont le code est restreint a deux clauses binaires et un fait clos.
Ces résultats peuvent étre également considérés comme des nouvelles défini-
tions de transformations de programmes (on peut “encapsuler” un programme
a l'intérieur de la structure d’un méta-programme).

La deuxiéme partie de nos résultats peut étre mise en rapport avec des ré-
sultats récents. Dans [SS88], Schmidt-Schauss cite les trois derniers problemes
ouverts liés a I'implication de clauses:

- le probleme du vide pour la classe des ensembles de clauses de Horn
constitués d’une clause de Horn binaire et des regles unaires closes est-il
décidable?
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- A = B, pour A et B des clauses, A étant une regle ternaire, est-il
décidable?

- A = B, pour A une clause de Horn et B une clause arbitraire, est-il
décidable?

Le premier probléme a été résolu par [DLR93a], le second par Marcinkowski
et Pacholski dans [MP92], et le troisieme par Marcinkowski dans [Mar93]. Les
trois sont des résultats d’indécidabilité.

Notre approche par transformations syntaxiques est une approche différente
des approches utilisées pour les trois problemes de Schmidt-Schauss, et notre
dernier résultat est un codage qui approche le résultat d’indécidabilité du vide
de Marcinkowski. Nous espérons donc améliorer notre résultat est obtenir la
cloture du deuxieme fait (ou d’un nombre fini de faits), et ainsi pourvoir fournir
une alternative aux approches par les fonctions de Conway ou par les Thue-
systemes.
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Conclusion

Nous avons présenté une équivalence opérationnelle entre programmes lo-
giques, et les transformations qui la préservent. Deux programmes sont dits
équivalents s’ils ont le méme comportement observable. Le pliage et le dépliage,
qui sont les transformations de programmes classiques, préservent cette équi-
valence a quelques restrictions pres. Ces transformations semblent assez puis-
santes puisqu’elles permettent d’exprimer les techniques inspirées de Gallagher
et Bruynooghe [GB90]. Nous avons ainsi étudié deux utilisations particulieres
de ces outils: dans le cadre de ]'évaluation partielle et dans le cadre de la
méta-programmation.

Pour ’application de nos transformations a 1’évaluation partielle, nous
avons défini un systéme générique d’'évaluation partielle guidée par interpré-
tation abstraite pour Prolog complet. Notre systéme est défini a partir des
conditions minimales que doivent vérifier les informations fournies par ’ana-
lyseur statique pour pouvoir étre intégrées dans un programme. Nous avons
également montré que Prolog complet peut étre pris en compte en restant dans
un cadre logique. Les programmes Prolog complet peuvent étre optimisés sans
pour autant manipuler directement le code de la WAM ni ajouter d’autres pré-
dicats extra-logiques. Néanmoins, il reste plusieurs points a développer autour
de cette “plate-forme” :

- une implémentation en Prolog de notre systeme est en cours. Elle prend
en compte l'interprétation abstraite décrite par C. Lecoutre dans sa these
[Lec94]. Elle nous permettra de tester le systéme sur des programmes
réels;

- puisque nous ajoutons des gardes dans les programmes, il serait inté-
ressant de les prendre en compte a la compilation, et ainsi d’améliorer
I'indexation des clauses de la WAM,;

- notre systeme est “interactif” pour la partie transformation proprement
dite. Nous allons regarder comment peuvent s’adapter des heuristiques
comme, par exemple, celle proposée par Proietti et Pettorossi [PP93].

Pour la partie méta-programmation, nous avons démontré grace a nos
transformations que le Vanilla méta-interpréteur préserve 'équivalence opé-
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rationnelle forte du programme qu’il interpréte. Nous avons obtenu le méme
résultat pour un méta-programme quasi-itératif, constitué de deux clauses bi-
naires et d’un fait clos, ou, (de fagon équivalente) d’une clause ternaire et de
trois faits dont un clos. Mais nous espérons en améliorer la preuve. En effet, il
reste encore une étape de la preuve qui est montrée sans utiliser les transfor-
mations. Nous devrions pouvoir généraliser cette étape, et montrer qu'il s’agit
en fait d’'une macro-transformation de programmes qui préserve ’équivalence
opérationnelle forte. Les deux codages de programmes, a 'intérieur du Vanilla-
interpréteur ou du méta-programme quasi-itératif, peuvent déja étre considérés
comme des macro-transformations.

Nous avons ensuite étudié ces résultats pour obtenir (ou réobtenir) des
résultats d’indécidabilité du vide et de I’arrét pour des classes de petits pro-
grammes :

- la classe des programmes constitués de deux clauses binaires, d’un but
clos et d’un fait clos;

- la classe des programmes constitués d’une clause ternaire, de deux faits
dont un clos et d’un but clos.

Ces problémes sont proches de ceux de l'implication de clauses (A = B).
Marcinkowski et Pacholski ont montré que dans le cas ou A est une clause
de Horn ternaire, I'implication est indécidable. Nous espérons, par des codages
plus fins de notre second résultat, redémontrer ce cas, avec peut-étre une borne
sur la taille de B. Cela nous permettrait de proposer une nouvelle approche
de ces problémes.
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