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INTRODUCTION

La dernicre décennie s’est caractérisée par le développement de
produits logiciels de plus en plus complexes, a la durée de vie importante,
a I’évolution permanente ainsi que par une exigence de fiabilité toujours
croissante. L’industrie du logiciel a exigé des langages de programmation
permettant de:

- diminuer les coiits de programmation individuelle,

- développer de fagon séparée des logiciels,

- faciliter la réalisation et I’évolution de composants logiciels,
- garantir la siireté de programmation.

Les langages classiques de simple abstraction de la machine physique
se sont enrichis de concepts et opérateurs permettant toujours de contrdler
finement une machine mais aussi de controler la qualité des programmes et
de leur assemblage (types, modules).

Une autre approche a été le développement de langages fondés sur une
théorie mathématique et une méthode d’évaluation. Dans cette catégorie,
nous trouvons:

- Les langages fonctionnels, basés sur le lambda-calcul, avec la réduction
comme méthode de calcul. '

- Les langages logiques, basés sur la logique des prédicats du premier
ordre, avec la résolution comme méthode de calcul.

LISP et PROLOG en sont les représentants les plus connus.

Ces langages se caractérisent par une syntaxe trés simple, un minimum
de symboles prédéfinis mais "fortement significatifs". Programmer dans de
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tels langages produit des programmes concis par rapport aux langages
classiques. On dit qu’ils ont un fort pouvoir d’expression.

Les inconvénients de cette "densité de signification” sont:

- une faible lisibilité, c’est-a-dire que les erreurs d’interprétation (par le
programmeur) du sens d’une formule sont fréquentes,

- une forte sensibilité aux erreurs typographiques mineures, c’est-a-dire
qu’une erreur de frappe peut fournir un programme différent de celui
pensé par le programmeur.

Ces erreurs et/ou comportements non désirés ne sont détectés qu’a
I’exécution du programme.

Ces fautes sont particulierement fréquentes en PROLOG du fait de cer-
tains traits spécifiques du langage:
- la typographie (majuscule-minuscule) sert a distinguer les entités de
base du langage (variable ou constante).
- la ponctuation est toujours significative et dénote une construction
d’objet (terme et prédicat) ou une connexion logique (ET, OU).

Il s’ensuit qu’il est trés rare qu'un programme incorrect soit rejeté au
niveau de I’analyse syntaxique.

La sémantique du langage accroit ce phénomene dans la mesure ou un
programme PROLOG, a la différence des autres langages, ne définit pas
une valeur calculable "a priori" en fonction d’autres valeurs mais un
ensemble de propriétés que les valeurs des variables (solutions) doivent
satisfaire. Il s’ensuit que I'échec a trouver de telles valeurs est un
comportement correct de I’exécution d’'un programme PROLOG. Le
critere "pas de solutions" ne permet pas de distinguer un programme sans
solution d’un programme erroné comme c'est le cas dans les autres
langages.

L’introduction de la notion de type en PROLOG a été considérée
comme un moyen de contourner cette fragilité intrinseque au langage sans
le remettre en cause. Comme dans les autres langages, les types sont un
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moyen de dénoter les domaines de valeurs sur lesquels est défini un
programme ou une partie du programme. Ils sont utiles pour la documenta-
tion du programme (lisibilit¢é accrue) et pour la sécurité dés qu’ils
s’accompagnent d’un "calcul" qui permet de dire qu’un programme ou une
partie de programme est conforme a un certain typage. Ils pourraient €tre
utiles pour des transformations et/ou optimisations des programmes
"PROLOG.

Plan de la these: Le plan de notre these est le suivant:

- Le chapitre 1 présente le langage PROLOG et les concepts clés du
langage. Cette présentation est suivie d'une description des fragilités
du langage qui justifie I’introduction de la notion de type.

- Le chapitre 2 présente ensuite deux vues du typage d’un programme
PROLOG:

* Une vue "déclarative" analogue aux autres langages, ou il s’agit

de déclarer des types et de vérifier la conformité du programme a

cette déclaration.
* Une vue "inférentielle”, ou il s’agit d’extraire automatiquement
(inférer) les types d’un programme. '

Cette présentation s’appuie sur les travaux de MYCROFT-O’KEEFE
pour l’approche déclarative et de MISHRA pour [I’approche
inférentielle. Elle se termine par un bilan de ces deux approches.

- Le chapitre 3 décrit notre systéme d"inférence de type pour PROLOG
(sans assert, retract, on ne tient pas compte du !).

- Le chapitre 4 discute de I'utilisation des résultats de I’inférence de
type, ainsi que de I'intérét de la connaissance des types pour
I’optimisation des programmes.

En conclusion, nous faisons le point sur I’apport de cette thése et le
travail restant 2 faire.
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CHAPITRE 1

POURQUOI TYPER EN PROLOG

1. PROLOG

Dans ce chapitre nous donnons les notions de base du langage
PROLOG. Nous essayons de faire apparaitre quelques aspects du langage
qui permettent d’argumenter [’introduction de la notion de type en
PROLOG.

PROLOG (pour PROgrammation LOGique) est un langage basé sur la
logique du 1°" ordre [Changlce73], [Shapiro86], [Shoenfield67] (logique
mathématique).

Il a été concu par A. Colmerauer [Colmerauer75] avec |’aide de Ph.
Roussel en 1971 a I'université d’ Aix-Marseille a la suite des travaux de
A. Colmerauer sur le traitement des langues naturelles. Le premier
interpréteur a été réalisé par Ph. Roussel [Roussel75] en Algol W. C’est en
1973 que R. Kowalski et Van Emden [Kowalski73] établissent la sémantique
de PROLOG. On trouve un historique complet sur PROLOG dans [Van
Caneghem&o6].

Connu au début seulement des spécialistes, son audience est main-
tenant largement internationale [Clocksin&1], [Condillac86], [Dincbas85],
[Donz84]. [Giannesini8S]. Le projet Japonais Ordinateurs de cinquiéme
génération [lcot80] est fondé sur le langage PROLOG, ainsi que divers
projets Européens et Americains.

Par ailleurs, on trouve actuellement des interpréteurs et des compi-
lateurs de plus en plus performants [Bonnard86). [Clocksin&S], [Colmerauer80],
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[Colmerauer82b], [Criss86]. [Garbv85]. [Percira84]. [VanRoy84]. [Warren77],
[Warren83]. Cette liste de références n’est pas exhaustive.

Programmer en PROLOG consiste & décrire les connaissances
nécessaires pour résoudre un probleme; I'interpréte recherche la (les)
solution(s) a une requéte posée en appliquant la résolution et I'unification
[Robinson65]. Ceci le différencie des autres langages classiques (impératifs),
ou le programmeur doit expliciter pas a pas le chemin conduisant a la
solution. En PROLOG, le programmeur consacre tous ses efforts a
I’expression de son probleme, les taches subalternes étant prises en charge
par le systtme PROLOG. C’'est un langage dit déclaratif. On décrit le
QUOI (ce que l'on veut faire, sous la forme d’un ensemble de
"déclarations") mais non le COMMENT ( sous la forme d’une suite
d’instructions).
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2. Bases logiques et syntaxiques de PROLOG

2.1. Termes:

Les objets que manipule PROLOG sont appelés "Termes". Un Terme
est:
* Une variable ou
* Une constante (identificateur, entier, réel, chaine) ou
* Un symbole de fonction (foncteur) n-aire appliqué a un n-uplet de
termes.

Tout terme constant pris par un argument lors de toutes les exécutions
d’un programme PROLOG appartient a un domaine (généralement infini)
appelé Univers de Herbrand associé au programme.

2.1.1. Univers de Herbrand.

On appelle "Univers de Herbrand" [Herbrand68], [Melter72] d’un
programme PROLOG s, I'ensemble des termes constants (appelé aussi
termes clos) défini récursivement de la maniére suivante:

* Soit U I'ensemble des constantes apparaissant dans S, (si U, = @ , on
choisit une constante arbitraire: ).

*U;,, est défini récursivement comme étant la réunion de Uy, ..... U; et de
I"'ensemble de tous les termes constants de la forme fq,. ..., 1) pour tous
les foncteurs n-aires  apparaissant dans S; les t; sont des éléments de
u..

1
* H=U_ est appelé I'Univers de Herbrand associé au programme.

Exemple d’Univers de Herbrand:
Supposons que S contienne les constantes {a. b} et le foncteur { f )
d’arité 2, alors les Ui sont construits de la maniére suivante:
Ug=lab]
Ul = { a. b, f(a. a). f(a, b). f(b. a). f(b, b) }
U, = { a.b. f(a. a), f(a. b). ...
U; est I’'Univers de Herbrand associé a S.



2.1.2. Les Variables

En plus des éléments appartenant a I'Univers de Herbrand, un terme
peut contenir des variables ou étre lui méme une variable. Une variable en
PROLOG est une entité non encore déterminée (une inconnue). Cette vari-
able sera instanciée lorsqu’il lui sera affecté un terme t. Si ce terme t
contient des variables alors cette instance représentera un ensemble de
termes dont chaque élément est obtenu en substituant ces nouvelles vari-
ables par des termes. Le domaine ou une variable prend ses valeurs en
général est un sous-ensemble de I’Univers de Herbrand.

Le processus mis en oeuvre lors de I’association entre les variables et
les valeurs qu’elles prennent est appelé "substitution”. Ces substitutions
sont élaborées au cours d’une opération appelée "unification”. On obtient
une instance constante d'un terme i en remplacant (substituant) les vari-
ables de 1 par des éléments de I'Univers de Herbrand du programme
associé.

2.2. Littéral atomique.

Un littéral atomique (appelé aussi formule atomique) est de la forme
p(ty...t,) OU p est appelé "prédicat” et les 1 sont des termes appelés
"arguments" du prédicat p [Chang lec73]. [Nilsson82]. Les termes 1, prennent
leurs valeurs constantes dans I’Univers de Herbrand. Le nombre n est
appelé I'arité du prédicat p.

2.3. Clause de Horn

Une clause générale est une formule bien formée du premier ordre,
quantifiée universellement et composée d'une disjonction de littéraux posi-
tifs et négatifs. Elle est de la forme:

A! \J A2 V.o V An v ""B' A) _|l;2 Vo v _‘!Bn“
qui s’ecrit également:
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Une clause de Horn est une clause contenant au plus un littéral positif
c’est-a-dire 0 < n < 1. Elle est de la forme:

Al - By, B?_. ... B

| m

2.3.1. Les faits

Si le nombre de littéraux négatifs est égal a zéro (in = 0) alors la clause
de Horn est appelée un fait. Elle est de la forme:

p(tl. ln).
ou p est un prédicat et les i, sont des termes.

2.3.2. Clauses avec corps

Si le nombre de littéraux négatifs est supérieur a zéro (m > 0) alors la
clause est dite clause avec corps. Elle de la forme:

p()(ll. ln) - pl(...)‘ p2(...). pm(...)
ol chaque p, i=0.1.. est un prédicat. pyu,...t) est appelé la téte de la
clause, Chaque py...) i=l.m est appelé un but. La conjonction de ces m buts
forme le corps de la clause. Dans cette notation, le symbole :- représente

I’implication et peut se prononcer si. Le symbole "." entre les buts du corps
de la clause représente la conjonction.

2.4. Procédure

On définit une procédure comme étant un ensemble de clauses avec le
méme symbole de prédicat et la méme arité dans la téte de chaque clause.
Une procédure donne la définition du prédicat.

2.5. Programme

Un programme est constitué d’un ensemble de procédures.
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2.6. La question

Une clause de Homn sans littéraux positifs est appelée la question, le
but ou la réfutation. Le processus de résolution est généralement déclenché
sur la formulation d’une question. Elle est de la forme:

Pyl cees P o)
2.7. La clause vide.

On définit enfin la clause vide. Elle correspond a une clause sans
littéraux positifs et sans littéraux négatifs. Elle est représentée par C.

2.8. Les entités syntaxiques et lexicographiques

Les entités syntaxiques et lexicographiques de Prolog sont donc
définies par (syntaxe de C-prolog [Pecrcira84]):

Terme ::= Var/Alome/emier/Foncteur(Terme[,Terme]*)
Var = majusculc[lcttre*l /_/_[Iettre*]

Atome = minusculc[lcurc*]

Foncteur ::= minusculc[lcltre*l

Prédicat ::= minuscule[lcllrc*l

Littéral ::= Prédicat / Prc’dicut(Terme[.Tenne]*)
Clause ::= Littéral :- Expression. / Litiéral.
Expression ::= Littéral / Conjonction / Disjonction
Conjonction ::= Exprcssion[,Expression]*
Disjonction ::= Exprcssionl:Exprcssion]*
Programme ::= Clause

Remarque: Nous faisons remarquer qu'il n'y a pas de distinction lex-
icographique entre un littéral et un terme fonctionnel. 1l n’y a pas de dis-
tinction syntaxique entre un prédicat et un foncteur. La notion de prédicat
défini comme un paquet de clauses n’est pas une notion syntaxique.
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3. Sémantique d’une clause.

Une phrase du langage PROLOG peut étre interprétée de facon
déclarative ou de facon opérationnelle.

3.1. Sémantique déclarative

Dans I’interprétation déclarative, on fait entierement abstraction des
notions liées a la machine ou a la stratégie de résolution.

a) Une clause de Horn

peut €tre interprétée comme une clause conditionnelle:

pour toutes les variables XI‘ X2, X3. ... apparaissant dans la clause
p est vrai Si q, est vrai
et q, est vrai
et ...
etq  est vrai

b) Pour le cas ou m=0, I'assertion p peut étre énoncée de la maniére
suivante: Pour toutes valeurs prises par les variables X apparaissant dans p,
p est vrai. p est une assertion inconditionnelle. Ce qui correspond 2a
I"affirmation que le domaine de ces variables est tout 1I’Univers de
Herbrand de I’ensemble des clauses.

c¢) Une question q;. ... q, est interprétée de la maniére suivante: II
existe X,. X,. .. (variables apparaissant dans la question), telle que la
conjonction g, a ... o 4 est vraie, c’est-a-dire est une conséquence logique du

programme.

Pour considérer PROLOG comme un langage de programmation, on
interprete les clauses de Horn d’une maniére procédurale .
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3.2, Sémantique procéduraie.

Du point de vue opérationnel, une résolution de problemes en
PROLOG apparait comme un enchainement ordonné d’appels de
procédures. Cette interprétation procédurale a été introduite par Kowalski
[Kowalski74]. L unification est le mécanisme gérant I’appel de procédure par
la possiblité ou non de sa réalisation. Si I'unification réussit, il y a possibil-
ité d’appel de la procédure, sinon la procédure ne peut pas étre appelée, il y
a incompatibilité entre parametres d’appel et parametres de définition. La
résolution est le mécanisme gérant I’'enchainement des appels.

Une clause de Horn

« B

0 '~ e .B"

est interprétée comme une déclaration de procédure "B," et dont le
corps est formé de la conjonction des "B.". Chaque littéral B, i=I.m. qui a la

les arguments (tl. ln) ou les variables sont instanciées par les substitu-

tions rencontrées jusqu’'a LINE

Dans le cas ou n=0, la déclaration de procédure a un corps vide et est
interprétée comme une assertion. Les variables apparaissant dans de telles
assertions peuvent étre instanciées par tout élément de leur domaine
(I’Univers de Herbrand).
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4. Principe de la résolution.

PROLOG met a la disposition de I'utilisateur un formalisme lui per-
mettant d’exprimer ses connaissances sur I’application a traiter par des faits
et des regles (clauses de Horn), ainsi que les problemes qu’il désire
résoudre par des‘questions. Cela signifie qu’il fournit des mécanismes
puissants de manipulation de connaissances et de résolution de probleémes.
Ces mécanismes sont I’'unification [Champeaux84], [Fages84], et la résolution
[Changlee73], [Robinson65]. 1ls constituent le "moteur d’inférence” de
PROLOG.

Questions

|

Unification Regles

+ «—————— +

Résolution Faits

1

Réponses

L’unification a elle seule remplace de nombreux mécanismes tels que:
I"affectation, I’instanciation, le passage de parametres dans les appels de
procédure, la sélection des parties des objets structurés nécessaires a une
construction ou a une destruction d’un terme, la construction de nouveaux
objets structurés, etc. Elle travaille sur des termes et peut €tre vue comme
un opérateur a deux arguments: les deux termes a unifier.
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4.1. Substitution.
Définition.

Une substitution est une application qui est I'identité presque
partout sauf en un nombre fini de points {<x.1,>. ... <x .t >). Elle est définie
en ces points par:

c: X » T

ol X représente un ensemble de variables et T représente un ensemble
de termes.

Définition.

L’instanciation t d’un terme t est définie comme étant
I’application d’une substitution o sur le terme t. On remplace chaque vari-
able x, de <x.. 1> par le terme 1, qui lui correspond. ' = o(). On peut la
définir par I’application suivante:

6: THT

O (1.t ) = f(O (). ... G(1.)
c(a)=a

6(X) = o(X) ou X est une variable

En termes de domaines, une substitution constante consiste a associer a
la variable x, un terme constant appartenant au domaine de la variable. Si
ce terme contient des variables il représente un sous-ensemble de 1'Univers
de Herbrand, obtenu en substituant ces variables par de nouveaux termes.

Exemple: Soitt=f(X.Y)

aveco=| <X.a>.<Y. 7>}
o(f(X.Y)) = f(a.7)

La composition de .substitutions est elle méme une substitution;
I’opération de composition des substitutions cst associative et posseéde un
élément neutre, la substitution vide notée {}.
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4.2. Unification

L’opération de base en PROLOG est I'unification. Elle apparait
comme la construction (éventuellement impossible) d'un terme qui est
I"instance commune la plus générale aux 2 termes 1, et t, a unifier
[Colmerauer83]. Les algorithmes d’unification consistent a trouver un ensem-
ble d’éléments de substitutions qui s’appliquent aux 2 termes t, et t, pour
en déduire le terme commun t. Cela revient donc a la résolution d’un
~ systeme d’équations sur les sous-termes qui composent les 2 termes a
unifier t, et t,. Cette résolution n’est pas toujours possible; dans ce cas on
dit que I'unification est impossible, il n’y a pas de terme commun aux 2
termes a unifier.

Définitions.

* 2 termes (, et 1, sont unifiables s’il existe une substitution o
telle que o(t)) = o(ty).

* Un ensemble de termes S = {tj -t ) €S unifiable s’il existe
une substitution o telle que o(S) soit un singleton, c’est-a-dire:

o( | ll. tnl) = | G((l), c(tn)} = {O(li)}

* Un ensemble fini de termes, s’il est unifiable, possede
plusieurs unificateurs (en fait une infinité), comme le montre I’exemple
suivant.

Exemple:

Soit S=(X.Y.fZ)) ouX.Y etZ sont des variables.

S admet comme unificateur 0, = (<X, f(@)>. <Y. f(a)>, <Z. 2>}

et donc | 0,(S) = {f(a)}.

mais il admet aussi 0, = (<X, f(g(a))>, <Y. f(g(a))>. <Z. g(a)>}
et 0,(S) = {fig@)).

o(,(S) = {1((C...(f(g(w)...)
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* Soit US) I’ensemble des unificateurs de S: on munit cet ensemble de
la relation "est plus général que” notée < et définie par:

o, <o, s’il existe 0 telle que la composition 6.0, = o,

La relation < posseéde la propriété d’étre un préordre sur I’ensemble
U(S). L’équivalence de 2 éléments de U(S) est définie classiquement par:

c=0 ssioc<o' €tao<o

Elle correspond a I'identité, a un renommage des variables pres. On
peut montrer que US)= admet un élément minimal appelé mgu pour
"most greater unificator" (ou "pguc" pour "plus grand unificateur
commun"). Tout unificateur peut €tre obtenu par composition du pguc avec
une substitution.

Pour des raisons d’efficacité, plusieurs algorithmes d’unification sont
proposés dans la littérature [Huct76], [Martelli82]: [ Paterson78].

Remarque:

Dans les algorithmes d’unification utilisés dans les interpréteurs
PROLOG, pour une substitution ¢ = { <x,. t.> | on suppose que t, ne contient
pas la variable x.. La plupart des implémentations ne font pas ce test, connu
sous le nom de test d’occurrence (occur-check) qui a un coiit exponentiel.

Exemple:

Les termes X et f(X) ne sont pas unifiables mais en I’absence du

’ . . g . . , 00
test d’occurrence, un algorithme d’unification produit le résultat f
solution de I’'équation x = f(x).

Des études complétes des solutions infinies de telles unifications ont
été effectuées. Certains interpréteurs offrent la possibilité d’activer ce test
sur simple demande. Il est proposé de maniere optionnelle dans
I’interpréteur PROLOG II de Marseille [Colmerauer82a], [VanCaneghem84]. Il
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existe une option qui permet de choisir entre I'unification classique et
I"unification sur les arbres infinis,. mais au prix d’un écart de coiit de 20 2
40 % (Van Cancghem86], ce qui est important et permet de justifier I’option
de I'unification sans arbres infinis (sans test d’occurrence), sauf quand c’est
vraiment nécessaire.

4.3. Arbre et/ou.

Le principe de résolution de PROLOG est une application particuliere
du principe de résolution de Robinson [Robinson65], [Robinson79] dans le
cadre de clauses de Horn [Changlee73]. 11 correspond a la construction et au
parcours d’un arbre et/ou éventuellement infini, défini statiquement par les
clauses du programme [Kowalski79].

Exemple:

Soit le programme suivant:

P:-Q.R.



- 18-

Le graphe et/ou (correspondant a I’arbre et/ou en fusionnant les noeuds
étiquettés par le méme but) de cet exemple est donné par:

> a0

X e,
< g

r
4

o)
T
S

< - e > -

Lo
b

A chaque noeud de I'arbre (ou du graphe) est associée la sémantique
suivante:

- Un noeud "et" (noté &) est considéré comme vrai si tous ses fils le sont.

- Un noeud "ou" (noté v) est considéré comme vrai si au moins 'un de ses
fils I'est.

Les arcs des noeuds "v" correspondent aux substitutions réalisées pour

" o"n " "

passer d’un noeud "v" 4 un noeud "&".
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4.4. Stratégies de résolution.

Le mécanisme de résolution effectue un parcours de cet arbre. Il'y a
plusieurs maniéres de I'explorer, ce qui correspond a plusieurs stratégies de
résolution. La gestion des nocuds "et" de I’arbre caractérise le principe de
résolution alors que la gestion des noeuds "ou" caractérise I’espace de
recherche.

Les stratégies généralement utilisées sont le plus souvent basées sur un
effacement séquentiel dans I'ordre d’écriture des sous-buts des corps des
clauses dans le programme source. Les choix restants se situent au niveau
des branches "ou": choisir la clause sélectionnée parmi celles possibles.

4.4.1. Recherche en profondeur d’abord:

L’arbre et/ou est parcouru en profondeur en prenant une seule clause a
la fois, ce qui correspond au parcours d’une branche. Si la résolution
n’aboutit pas a une solution (ou si on veut avoir une autre solution), une
autre branche est parcourue en partant du point de choix le plus récent. En
général, le choix des clauses s’effectue dans I'ordre de leur écriture. Une
autre solution consiste a choisir en priorité "les faits" (ils sont les seuls a
pouvoir effacer un littéral).

4.4.2. Recherche en largeur d’abord:

On développe en méme temps toutes les branches "ou" d’un niveau de
I'arbre et/ou. L’arbre est donc parcouru en largeur, un niveau de I’arbre
étant parcouru avant de passer a un niveau suivant.

Le coiit exponentiel de cette derniere stratégie laisse entendre que la
premicre est la plus utilisée (depht-first), malgré I'incomplétude causée par
les appels récursifs a gauche (risque de boucle lors de tels appels).

D’autres stratégies consistent a effectuer des choix en utilisant cer-
taines informations supplémentaires permettant d’accélérer |’effacement:
modes [Oudot87], probabilité d’unification des buts [Naish85], choix des faits
en priorité.
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4.5. Retour en arriére.

L’utilisation la plus générale de PROLOG (avec la stratégie de
recherche en profondeur), s'intéresse a l'ensemble des solutions pour
lesquelles un but d’un programme est vrai. Ceci conduit a fournir un
moyen pour parcourir tout I'arbre et/ou, soit au moment d’un échec sur une
branche, soit pour avoir une autre solution lors d’un succes. C’est le
"retour en arriére”. Il existe différentes approches pour effectuer ce retour
en arriere, telle que le retour en arriere "chronologique” (retour au point de
choix le plus récent) propre 8 PROLOG, et les retours en arriere dits "intel-
ligents" [Bruynooghe83]. [Pereira8l], [Pereira83],

Ces retours en arriere peuvent €étre controlés par I'utilisation d’un
prédicat extra-logique prédéfini noté /" (slash) ou "I" (cut). Il est utilisé
pour éliminer les points de choix restants dans un retour en arriere
chronologique. En général il supprime les solutions indésirables, évite des
traitements inutiles, aide 2 déterminer la 1°™ solution seulement. A la lim-
ite, 1'usage de ce prédicat permet de rendre le programme entiercment
déterministe. Cet opérateur peut étre avantageux car l'interpréte ne détecte
pas les boucles infinies; cependant son usage peut conduire facilement a
des abus. D’autre part il supprime 1’aspect déclaratif du langage.
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5. Mise en oeuvre de la résolution en prolog

La résolution en PROLOG a été présentée dans la littérature sous
différents aspects: un systéme de réécriture, un mécanisme d’effacement
[Colmerauer83], une suite d’appels de procédures Pascal (ou Algol) /[Nils-
son83]. Nous la présenterons comme une suite de restrictions sur les
domaines des variables. Initialement, le domaine d’une variable est
1"Univers de Herbrand dans sa totalité.

Dans I’interprétation procédurale, un ensemble de déclarations de
procédures est un programme. L’exécution est initialisée par une
conjonction de buts initiaux dont les variables ont pour domaine a priori
tout I'Univers de Herbrand; elle procéde a des suites d’appels en utilisant
des déclarations de procédures et dérive un nouveau but en effectuant des
restrictions sur les domaines des variables. Ces restrictions sont effectuées
en fonction des substitutions réalisées. En unifiant par exemple une variable
ayant comme domaine I’Univers de Herbrand dans sa totalité, avec un
terme f(...), nous €liminons dés a présent du domaine de la variable tous les
termes constants appartenant a I’Univers de Herbrand mais n’ayant pas la
forme f(...) (structure de mémes foncteur et arité).

La résolution se termine lors de la dérivation de la clause vide O
(aucun appel de procédure). A I'expression d’arrét, la solution est formée
des valeurs prises par les variables du but initial, et calculées a partir de la
composition des substitutions rencontrées au cours de la résolution. En
terme de domaines, les domaines des solutions sont les domaines de ces
variables obtenus apres les restrictions successives, effectuées au cours de
la résolution.

5.1. Stratégie depth-first de PROLOG.

L’exécution d’un programme PROLOG est une réfutation (preuve par
I"absurde) utilisant la résolution comme regle d’inférence. En termes de
systemes experts, la stratégie globale de PROLOG est une stratégie de
chainage arriere [Changlee73], [Nilsson82]: on part de la question et on essaye
de dériver la clause vide O, En termes de domaines, nous présentons la
résolution comme une suite de restrictions sur les domaines des arguments.
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Nous explicitons la résolution sur une étape: Une résolvante initiale

est constituée par la question. Soit la question A,...A , et donc:
0

Ry=A

I "y

~Soit {t,. ..., ) 'ensemble des arguments apparaissant dans la résolvante
R, Le domaine associé a un atome est constitué de I'atome lui-méme. Le
domaine associé a chaque variable de I’étape initiale de la résolvante est
I’Univers de Herbrand dans sa totalité que nous représentons par H. A

chaque argument ¢, est associé donc un domaine D;:

(). D). (1, D) | (h

ou (1. D) signifie que D, est le domaine de I'argument t;. (Connaissant le
domaine d’un argument (un terme) on peut déterminer les domaines de ses
variables éventuelles).

Nous sélectionnons parmi les A, un but A, contenant les arguments
(t;. ... t,,) avec des domaines {(t,. D). ... (1,. D )} et une clause C:- B,. ... B,
du programme telle que A, et C, soient umhables (on renomme les vari-
ables de Co)'

Désignons le domaine de définition de A, par le n-uplet (D,. ... D) et le
domaine d’appel de C, par (D). ... D'). La possibilité d’unification
implique que pour chaque argument, l'intersection entre le domaine de
définition et le domaine d’appel n’est pas vide: D, » D, # @ pour tout i=1.n.
Lorsqu’une variable ayant comme domaine d’appel D est unifi€é avec un
terme ayant comme domaine D', alors aprés unification le domaine de la
variable (dans le résolvante obtenue) est donné par D~ D"

Apres unification, le domaine de I'argument 1, devient D, n D;, ol D; est
le domaine de I'argument , dans la résolvante initiale et D; est le domaine
de définition de I’argument unifié avec I'argument v, dans la clause C,

Soit ¢ le pguc de A et de €. En appliquant la substitution ¢ a la
résolvante R, la nouvelle résolvante est:

R] = O(A/. e A B,. .. B.\" A A

k-1" 0 k+1° 7" n
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Pour le passage de R, a R, les domaines des arguments deviennent
alors:

{ (tl. Dl N D"). (tz. D2 N D'Z). (t". Dn N D'"), o}

Nous avons effectué I'unification du but A, avec sa 19" définition.
D’autres clauses peuvent éventuellement s’unifier avec A,. Soit C,:-.. une
clause telle C| et A, soient unifiables. Désignons le domaine de définition
de la téte de cette clause par (D",. ... D). La possibilité d’unification
implique aussi que pour chaque argument, I’intersection entre le domaine
de définition et le domaine d’appel n’est pas vide: D, n D"; # @ pour tout
i=l.n. Le domaine de I’argument 1, devient alors D, n D", pour i=1.n.

. L’unification de A, avec C, (ou C, respectivement) a restreint le
domaine de I'argument y a D, n D", (ou D; N D", respectivement). En
prenant la réunion des deux possibilités, nous trouvons que le domaine de
I"argument 1, est restreint a D, "D, UD;N D" =D;n{D;UD I} Pour utiliser
Prolog dans le cadre le plus général (recherche de toutes les solutions) il
faut examiner toutes les unification possibles du but A, . Le domaine de
I’argument 1, (pour toutes les unifications possibles du but A, ) est donc

D.N (D uUD, U..uD, | oOU D;; est le domaine d’appel de I’argument i dans
la définition j.

1

Une réponse est obtenue quand la résolvante R, (résolvante finale) est
la séquence O, auquel cas la réponse est la composition des substitutions
obtenues le long du parcours de R, a R,. En termes de domaines, la solution
appartient aux domaines des arguments t,. ...t , obtenus par les restrictions
successives.

A chaque argument 1, correspond donc un domaine D; obtenu a partir
du domaine initial D, en effectuant des restrictions sur ce demnier.
Connaissant le domaine d’un argument 1, nous pouvons déterminer les
domaines de ses variables éventuelles. La valeur prise par une variable de
la résolvante initiale lors de son succes appartient au domaine de cette vari-
able.
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Exemple:

pere(a. b)
pere(c. d)
mere(b, e)
mere(d. f)
gparent(X. Y):-pere(X. Z). mere(7.. Y)

L’Univers de Herbrand pour cet ensemble de clause est: H={a. b, c. d.e. f)

Soit la résolvante initiale: R = gparent(A. B) avec comme domaine pour les
arguments A et B:
DR = { (A, H).(B. H) }

Par application de la substitution o = {<A. X>. <B, Y> nous obtenons la
résolvante:

RI = pere(A. Z). mere(Z. B) avec DI = {(A. H»n H). (B. H H)}

={ (A. H). (B. H) }
Pour le 1°" but, on a deux possibilités d’unification:

1)o = {<A.a>. <Z.b>} donne R, = mere(b. B) et D, = { (A.H N (a}). (B. H))
={(A. | a}).(B. H))

2)0 = [<Ac>. <Zd>} donne R,,= mere(d. B) et D5y = { (A.HN {c)). (B. H) }
={ (A.{ c }). (B. H))

02 ={ (A. {a,c}). (B. H) }

Pour la résolvante R,y = mere(b. B) (respectivement R,, = mere(d. B)) nous
n’avons qu’une seule possibilité d’unification (21) (respectivement (22)) avec
la substitution <B. e> (respectivement (<B. f>):
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21)o = (<B/e>} R2II =0 avec Dm“ ={ (A, {a})(B. H (e}) )
={ (A. {a]). (B. {e}) }

22)0 = [<B/f>) Ry, =0 avec Deopp =l (A [c)).(B.H {f}) }
={ (A. {c}), (B. {f}) )
d’ou D1 = (A {a. c)). (B, fe. f)))

qui représente le domaine des solutions.

Le domaine des solutions est un sous-ensemble de I'intersection des
domaines de définition et des domaines d’appel.

Si nous considérons la résolution en terme de domaines, nous
remarquons donc qu’au fur et 2 mesure de I’avancement de la résolution,
nous faisons des restrictions sur les domaines des arguments. A I’étape ini-
tiale de la résolution, le domaine d’une variable est I'univers de Herbrand.
D"une étape a une autre, cet espace est restreint, d’ol notre approche qui a
consisté¢ a exprimer la résolution comme une suite de restrictions sur les
domaines des arguments. '
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5.2. Représentation des substitutions et Déliaison.

Dans les descriptions précédentes de I'unification et de la résolution,
nous avons négligé les problémes posés par la gestion des variables
logiques apparaissant dans les clauses.

Lors d’une unification réussie, il est nécessaire de propager les
substitutions qu’elle définit a I'ensemble des variables apparaissant dans les
autres buts.

Lors d’un retour en arriere (backtracking), il faut effectuer une
déliaison des liaisons faites depuis ce point de choix.

En PROLOG on utilise la technique de copie [Mellish82] (ou partage
[Boyer72]) de structure pour résoudre ces probléemes et pouvoir effectuer
facilement les liaisons et les déliaisons. On utilise des piles pour stocker les
informations nécessaires (environnement) pour ces liaisons et ces
déliaisons: pile locale, pile globale, pile trainée.

Dans le calcul des types que nous proposerons, pour éviter de lier les
variables logiques, les liaisons sont réalisées par des simulations de
I’unification. Nous n’effectuons pas de déliaison car la simulation ne lie
définitivement aucune valeur a une variable logique. L’unification d’un
argument ¢, d’un appel avec un argument t, d’une définition sera simulée
par une inéquation 1, <1,
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6. Pourquoi les types en Prolog ?.

PROLOG est désigné comme un langage a un seul type: I'Univers de
Herbrand. 1l est considéré comme un langage de trés haut niveau par sa
puissance d’expression, sa lecture déclarative, sa facilité de créer et de
manipuler des structures de données. Cependant sa syntaxe est de faible
niveau comparée aux pratiques courantes des langages classiques. Des
erreurs typographiques simples comme par exemple une erreur sur le nom
d’une variable, le nom d'une procédure ou d’un foncteur, I'oubli d’un
argument (c’est-a-dire I'appel d'un prédicat d’arité¢ différente), ...., ne
produisent pas d’erreurs de compilation ou d’exécution. Elles donnent sim-
plement des résultats qui n’ont pas le sens espéré. La raison est |’absence
totale de redondance dans les programmes. Les définitions de procédures
ne sont pas introduites par des déclarations définissant le nombre et le type
de ses paramétres; les variables ne sont pas déclarées.

Du point de vue de I’exécution, les buts qui échouent toujours et qui
sont mal typés ne sont pas différenciés de ceux qui échouent parce que le
programme ne contient pas de données appropriées.

Les bénéfices de I’introduction des types pour la détection des erreurs
en compilation et pour la vérification des programmes sont bien connus
[Bruvnooghe82], [Gang86], [Mishra84]. [Mycrofi84], ... En Programmation
logique et en démonstarction automatique il a été dit en de nombreuses
occasions [Chassin86], [Oudot87], [Turbo86], ... que le fait de contraindre ou de
typer les variables logiques favorise I'obtention plus rapide d’un
programme correct. Nous verrons au prochain chapitre qu’il y a deux
“approches pour introduire la notion de type en Prolog:

* L’approche déclarative, analogue aux langages classiques.
* L’approche inférentielle, ou il s’agit d’extraire automatiqucme‘nt les
types des prédicats.

Les types peuvent avoir un rdle naturel et utile en Prolog. La
sémantique procédurale d’un programme syntaxiquement correct est totale-
ment définie. Si I’on fait abstraction des prédicats prédéfinis, il est impossi-
ble qu’une condition d’erreur arrive ou qu’une opération indéfinie se
produise. Comme une valeur normale (correcte) ne peut pas étre distinguée
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d’une valeur erronée, les erreurs sont extrémement difficile a détecter et a
comprendre. Ceci est particulierement le cas lorsqu’une simple erreur de
transposition des arguments s’est produite.

Exemple: Le prédicat rev est supposé inverser une liste.
rev({]. (D).
rev([AIB]. C) :- rev(B. D). append(D. A. C).
append([]. K. K).
append([XIL]. M. [ XIN]) :- append(L. M. N).

Ce programine contient une erreur dans la seconde clause: il y a append(D.A.C) au
lieu de append(D.|A|.C).

La réponse a la question rev((a. b]. |b. a]) échoue, alors que ce littéral appartient
a la dénotation attenduc du prédicai "rev'. On essaye de comprendre la raison de
I’échec. Vient-elle de la définition de rev? Ou de celle de append ? Ou des deux ?.

En inférant les types des prédicats append ct rev, le programmeur remarque que
le type inféré de append donné par ([ V r'(lanyl{ |+r]). any V rl(any+r). any V r'(Janylany+r])
est correct alors quc le type de rev donné par (/] V r!(lanyl[|+r), [| V any) ne correspond
pas a celui espéré. En analysant les types du prédicat rev (voir le prédicat revbad
dans I’annexe 2) il déduit que I'erreur est dans sa seconde clause. Il peut alors

focaliser son attention sur cette clausc au licu dcs quatre.
Exemple: Ce prédicat est supposé calculer la longucur d’une liste.

longfaux(l]. 0).
longfaux([AIB]. N) :- longfaux(N1. B). Nis NI + 1.

Ici le programmeur a fait une errcur de transposition d'arguments dans le

premier but de ia seconde clause (longfaux(N1.B) au licu dc longfaux(B,N1)).

Grace au type prédéfini isany. any). on détecte I'erreur de transposition. En
analysant le type inféré donné par (|| V @. 0 V @). nous remarquons que le type
inféré de la seconde clause ne correspond pas aux résultats espérés par le

programmeur.
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Dans un programme Prolog avec un espace de recherche trés grand,
une simple erreur peut mener a des boucles.

L’inférence de type détecte les clauses qui ne réussissent jamais. Elle
permet aussi de déterminer si tous les cas d’un programme ont été
considérés ou non.

Exemple
append(| XIL]. M. [XIN]):-append(L. M, N).

L’inférence du type du prédicat append donne (r!(Janylr]), r'(r), r!(Janyir]). Elle
nous informe que cette définition est incompléte.

Du point de vue du génie logiciel, le langage Prolog manque de
facilités permettant un développement structuré et controlé de gros
programmes par plusieurs programmeurs. Il est nécessaire d’introduire de
telles facilités sans perdre en efficacité de prototypage.

En particulier, on n’a pas la possibilité de spécifier formellement les
types des arguments d’un prédicat. De telles informations sont utiles pour
plusieurs raisons: Elles fournissent un bon moyen de documentation; elles
peuvent, dans un systeme a module, étre une partie de la description de
I'interface d’un module. Elles permettent d’améliorer la lisibilité du
programme. .

Les types produisent aussi des informations utiles non seulement au
programmeur mais a un outil d’analyse chargé d’inférer des caractéristiques
de I'exécution a partir du texte du programme. Ces informations de type
peuvent €tre utilisées pour le déboguage en détectant les différences entre
le modéle pensé par le programmeur et les types inférés par I’outil.

Ces types inférés nous donnent aussi les contraintes de typage des
variables initiales d’une question pour que la question réussisse. Les types
forment donc une prédiction de la compilation des valeurs de type qu’une
expression peut avoir pendant les exécutions.

Il existe une occasion ol le typage des variables permet d’augmenter
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Pefficacité de la résolution: la compilation. On a besoin de restreindre les
possibilités d’unification des paramétres de certaines clauses. On peut
indexer I’'appel de certaines clauses moyennant la connaissance des
domaines de ses arguments. A I'appel d’une clause 2 deux définitions par
exemple ayant comme domaine pour le premier argument respectivement
f(..) et g(..), on peut indexer I'appel de la clause suivant le terme d’appel de
ce premier argument. Si I’appel se fait avec un terme de foncteur f alors on
appelle la premiére définition, si I’appel se fait avec le foncteur g alors on
appelle la seconde définition. Cette indexation nous permet de faire un
choix rapide de la clause a envisager. Ce qui est le role des types.

En conclusion il est clair qu'un tel typage doit rester optionnel ou
automatique et ne pas devenir contraignant, privant ainsi I'utilisateur de la
souplesse de Prolog. Ceci peut se réaliser d'une maniére purement
syntaxique comme nous le verrons au second chapitre, mais la discrimina-
tion sur des critéres sémantiques comme nous le verrons dans le 3¥™ chapi-
tre lors de notre proposition, serait bien utile et plus intéressante également.

Nous donnerons au dernier chapitre quelques applications des types
pour des vérifications et/ou des optimisations. Des exemples d’inférence
par notre syst¢me que nous proposerons sont donnés dans I’annexe 2.
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CHAPITRE 2

LES TYPES EN PROLOG

1. Introduction

La notion de type a différentes acceptions dans les langages de
programmation [Cardelli85]. Une caractéristique commune est de servir a
des calculs de propriétés de programmes (vérifications), d’étre exploitée a
la compilation (contrdles, optimisations,..) ou a I’exécution.

Cette notion de type n’existe pas a priori en PROLOG ou un seul
domaine est considéré: [I'Univers de Herbrand. Plusieurs auteurs ont
ressenti le besoin de caractériser plus finement les domaines des valeurs
prises par les variables. Il s’agit toujours de préciser des sous-ensembles de
I’Univers de Herbrand, généralement au moyen d’une grammaire de
termes. '

LLa vérification minimale de cohérence des types consiste a vérifier
qu'il y a au moins une clause ol les intersections des domaines de
définition avec les domaines d’appel des arguments ne sont pas vides,
garantissant ainsi la possibilité de I'unification; c’est ce qu’on appelle la
vérification de bon-typage.

Une autre information qui peut étre utilisée pour la vérification de la
cohérence du programme est la déclaration des modéles d’appel (modes),
¢ est-a-dire la description de I'état d’instanciation des sous-buts au moment
de leur appel. Nous ne nous intéressons pas a ce second aspect dans cette
étude.
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On peut diviser en deux classes les premiers travaux (2 notre connais-
sance) effectués sur les types en PROLOG:

* L’approche déclarative [Simonet81], [Mvcrofi82], [Bruynooghe82], [Nils-
son83], [Azzoune85], [Gang86] ou la déclaration des domaines est fournie
explicitement par le programmeur. Le but poursuivi est la vérification que
les variables prennent leurs valeurs dans les domaines (types) espérés par le
programmeur. Nous détaillerons le travail de Mycroft et O’Keefe
[Mycrofi82]. Des résumés des autres travaux seront présentés.

* L’approche inférentielle [Mishra84], [Kanamori8S), [Zobel87],
[Kluzniak87] ou les domaines sont déduits "automatiquement" a partir des
clauses du programme. Le but poursuivi est I'obtention d’informations sur
les valeurs possibles des variables pour permettre d’effectuer des
vérifications et/ optimisations. Nous détaillerons le systeme de [Mishra84].
Des résumés des autres.travaux seront présentés. Nous proposerons aux
chapitres suivants une méthode d’inférence de type ainsi que quelques
applications des résultats inférés.

Dans I’approche déclarative, le programme est accompagné de
déclarations explicites des types des variables, des foncteurs et des
prédicats (et éventuellement les modeles d’appel (modes)) pour chaque
clause. Ces déclarations expriment les contraintes imposées par le
programmeur sur les valeurs possibles des arguments. La vérification de
bon-typage est faite par calcul d'intersections des types. On déclare
manuellement puis on vérifie automatiquement. Le slogan de typage est
"well typed programs do not go wrong" [Mvcrofi82].

Dans I’approche inférentielle, les types des variables sont déduits
"automatiquement” a partir du programme, sans aucune déclaration, ou
moyennant des déclarations simples. Cette déduction automatique est
indépendante des intentions du programmeur; Les types expriment et
décrivent les exécutions possibles du programme et leurs résultats et non
les contraintes exprimées par le programmeur, comme c’est le cas dans
’approche déclarative. La notion précédente de bon-typage d'un
-programme est validée implicitement. Le slogan de typage est: "ill tvped
programs alwavs fails" [Mishra84).
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2. Vérifier les types [Mycroft82].

Les travaux a déclarations explicites que nous avons rencontré le long
de notre étude, manipulent la méme notion de type. Ils exigent des
déclarations explicites des types comme dans les langages classiques mais
sous des formalismes différents.

Comme nous I’avons fait remarquer, la seule caractérisation du type
d’une variable en PROLOG standard est que celui-ci est un sous-ensemble
de I'Univers de Herbrand. Définir le type d’un argument, consiste A définir
un sous-ensemble de I'Univers de Herbrand ou cet argument peut- prendre
ses valeurs. 1l s’agit donc de caractériser des restrictions sur 1’Univers de
Herbrand.

Inspirés des travaux de Milner sur le contrle de type dans le langage
ML [Milner78], Mycroft et O’keefe [Mycrofi82] proposent un schéma de
types polymorphes défini par une grammaire, la méme que celle utilisée en
ML [Gordon78]. Les déclarations explicites des types accompagnent le
programme formant ainsi un méta-langage. L’interpréteur ou le compilateur
peut ignorer ces déclarations, avec la garantie qu’un programme bien-typé
donnerait des résultats identiques avec ou sans contrdle de type.

2.1. Représentation des types.

Les formalismes de représentation des types permettent d’exprimer les
restrictions sur I’Univers de Herbrand. Ils sont généralement dérivés de la
notion de grammaire de termes.

Mycroft et O’keefe (Mycrofi82] ont choisi une représentation définissant
le polymorphisme par le biais de variables de type. Ce schéma de type est
défini par la grammaire suivante:

Type ::= Tvar/ Tcons(Type*)
Déclaration ::= type Tcons(Tvar*) = Functor(Typc*)* / pred Pred(Type*)

ou Tvar est & un ensemble de variables (variables de type), Tcons est 2
un cnsemble de constantes et de foncteurs (constructeurs de type), Functor
est un foncteur et Pred est un prédicat.
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Dans cette définition, on peut avoir des types polymorphes dit
polytypes dis a I'existence de variables de type (définitions génériques),
par exemple:

type liste(T) = nil /[T ! liste(T)]

et des types dits monotypes diis a I'absence de variables de type
comme par exemple:
type couleur = blanc / rouge / vert

type entier = 0 / suc(entier)

Ce schéma (polytypes) forme des types génériques dont une instance
est obtenue en remplacant les variables de type par des types prédéfinis ou
définis, comme par exemple liste(couleur). liste(liste(T)).

Notons que le méme foncteur peut appartenir a plusieurs types. Le
type des arguments d’un prédicat est déclaré par le programmeur:
pred append(liste(T), liste(T). liste(T)). ‘
pred rev(liste(T), liste(T)).

2.2. Typer une clause

Typer un programme revient a typer chacune de ses clauses. Pour typer
une clause a partir des déclarations, le syst¢me doit déterminer le type des
variables, des foncteurs et des prédicats y apparaissant. Pour désigner les
types associés aux composantes d'une clause, les notations suivantes sont
utilisées:

* Une variable X de type T est notée Xt

* Un foncteur f d’arité n, est noté:

fﬂ.l.(lz. ceen (ln - t

ol les o; sont les types des arguments de f, et t est le type du terme
f(ll.....ﬁn).



* Un prédicat p d’arité n, est noté:

PO'I. 02. Gn

ou o, est le type de I'argument i.

Exemple: Soit la clause suivante:

append([AIL]. M. [AlN]):-appen’d(L‘ M. N).

ou append est déclaré en: pred append(liste(T). liste(T), liste(T))

Le calcul des types associés aux composantes de la clause fournit:

{ AT. Lt. Mt. NT. appcnd(t T ‘T), I(T' g }

ou t désigne le type liste(T) = nil /[ T liste(T) ].
2.3. Bon-typage

Mycroft et O’Keefe définissent la notion de "bon-typage" (well-typing)
et montrent qu’un programmeAPROLOG "bien-typé" ne peut aboutir A un
résultat erroné dont la cause de I’erreur soit le type. Cette notion de "bon-
typage” exprime la cohérence du programme avec les déclarations de type.
Ce test de "bon-typage" est effectué en vérifiant un ensemble de conditions
qu’ils ont définies [Mycrofi82) et que nous donnons ci-dessous.

Soit p I'ensemble des variables, des foncteurs et des prédicats
apparaissant dans une clause q. Le "typant” (I’environnement de type) pde p
est défini comme étant I’association d’un type 4 chaque symbole de q (tous
les €léments de p) comme celles données ci-dessus. La clause typée q est
obtenue en réecrivant la clause ¢ mais en typant chacun de ses symboles
par les types donnés dans p. On dit que gest un "bon-typant” de q sous p.
notée p + gsi les conditions suivantes sont vérifiées:



() pt (Ae—BI ..... m
A= a(tltl. tktk) etaP e P
avec (t.. ..,.tk) =p
pHefi (1sisk e pHB,  (1<i<m)
(2) p+A si Aestunliuéral et
A=a(t'tl,.... tktk) etaf e P
avec (7). ..T,) <pet imi‘i (1<i<k)

(3)  ptuC siuest un terme et
u= f(lltl.....tktk) etff e P
avee (... ) > 0) <pet pHili (1 <i<k).

@ prX%sixCep

ou u < v signifie que u est une instance de v, et u=v signifie que u<v et

v<u.

Appliquons ces conditions a I'exemple de append. L’ensemble p
correspondant est donné par p = { A. L. M. N, append. | ). Le typant de append est
donné par p = { AT, L%, MY N%. append™ & O (T 92T |4 clause typée
associée est donnée par append(JAT 1 LY%. M%. (AT I NJ%) :- append(L®. MT. NT).
Nous vérifions si la clause typée est bien-typée, c’est-a-dire si elle vérifie
les conditions précédentes.

D’apres la condition (1), la clause de append est bien-typée si:
* a) append® € p avec (1. 1. 1) = p. |
* b) pt append(L.M.N) et pt{[ATILT. ME (AT INT ).

Pour la premiere condition (a) le triplet (x. t. 1) est identique a p = (1. 1. 1),
elle est donc vérifiée.

Pour ce qui est de la seconde condition (b) nous I'examinons en deux
parties:
- bl) Pour le premier cas on utilise la régle (2). Nous vérifions la condition
~p + append(L. M. N). Cette condition est vérifiéc si append® € pavec (1. 1. 1) < p
et p ¢ {LY. M*. NT }. Pour sa premiére condition, elle est vérifiée puisque
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(t. 1. ©) < (1, 7. 1). Pour sa seconde condition nous I’examinons avec le reste
de la condition (b) initiale, ce qui nous donnent comme condition 2 vérifier:
pt AT ILY. MT, (ATINT. L. MT, N ).

- b2) Nous vérifions cette condition en utilisant les régles (3) et (4).
Pour la premiére composante de cet ensemble, il faut que (en utilisant la
condition (3)): (T. ©)>t < (T.1)- t condition qui est vérifiée. Pour le second
élément de I'ensemble, nous utilisons la régle (4). L’expression M* € p.
Méme chose pour les autres éléments de I’ensemble, nous utilisons les
regles (3) et (4).

La déclaration du type de append donnée par:
Pred append(Liste(T), Liste(T), Liste(T))
type Liste(T) = nil /[ T | Liste(T) ]
vérifie ces conditions, par conséquent la clause est bien-typée.

En terme de résolution, un programme est "bien-typé", si lors d’une
étape de la résolution, en prenant une résolvante "bien-typée" alors elle
donnera toujours comme résultat une résolvante "bien-typée". Si les
symboles d’une résolvante, en particulier les variables, vérifient les
déclarations de type alors elle est bien-typée. La notion de bon-typage liée
a I’exécution d’un programme méne au slogan "well-typed programs do not
go wrong": il y a compatibilité¢ dans tous les appels du programme. La
notion de "do not go wrong" signifie seulement que les résolvantes
satisfont les restrictions de type mais ne donne aucune information sur le
succes ou I'échec de la résolution: C’est un calcul syntaxique.

Exemple
eq(X. X).

avec la déclaration eq(integer. integer). La résolvante eq(a,a) est mal-
typée mais elle donne une réponse affirmative. Avec la déclaration
eq(atome, atome), la résolvante eq(a. b) est bien-typée mais la réponse est
négative.
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2.4. Autres travaux -

2.4.1. Les types

D’apres [Deirtich88], un des inconvénients de la méthode de Mycroft et
O’keefe est que les relations entre les types ne peuvent pas €tre spécifiées.
Un type ne peut pas €tre défini comme une union de types ou un sous-type
d’un autre type. Dietrich et Hagl [Deitrich88] ont proposé une extention du
systtme de Mycroft et O’Keefe. Cette extension consiste a permetire une
nouvelle notion: la notion de sous-type. Le but est d’améliorer le systeme
de Mycroft et Ok’eefe, pour une plus grande précision dans le contrdle
statique des types d’un programme.

Dans le systtme de Mycroft et O’keefe, pour une variable ayant
plusieurs occurrences dans une clause, il faut que cette variable ait un type
unique (unification des types de toutes les positions). Si une variable a
double occurrence par exemple a deux types non unifiables en ses deux
positions, on dit qu’elle est mal-typée, le programme est alors mal-typé
alors qu’il peut réussir. Pour éviter ce cas d’imprécision du systéme de
Mycroft et O’keefe, Deitrich et Hagl ont introduit cette notion de sous-
type. La condition de bon-typage d’une variable garantie que dans une
clause bien-typée le sens de I’instanciation d’une variable a plusieurs
occurrences ayant des types différents en ses différentes positions doit se
faire d’une occurrence d’une position ayant un "sous-type" a une position
ayant un "sur-type" de ce sous-type. On utilise pour cela les relations entre
les types et la connaissance des modes c’est-a-dire le sens d’instanciation.

Bruynooghe [Bruynooghe82] utilise les modeles d’appel avec des infor-
mations redondantes sur les valeurs possibles d’un argument pour des
vérifications de cohérence entre ces déclarations et le texte du programme.
Ces déclarations sont données sous forme d'ensembles ou de schémas de
type et ont un double réle:

* augmenter la lisibilité du programme en rendant plus explicite les
domaines des arguments des différents prédicats.
* Permettre des vérifications statiques.
Il vérifie la compatibilité des types entre les différents appels en propageant
les domaines des variables utilisant la notion de mode.
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Nilsson [Nilsson83] traduit les programmes PROLOG en programmes
Pascal [Wirth73]. Pour chaque clause il produit autant de procédures Pascal
qu’il y a de modeles d’appel de sa téte. La notion de domaine est
introduite pour obtenir une division de I'Univers de Herbrand des termes
constants, et pour distinguer les différents usages des données dans le
programme. Cette notion est utile aussi pour imposer des contraintes
statiques sur le programme et obtenir leur équivalent en Pascal. Sa
définition de domaine s’inspire de la notion d’algébre de termes des types
abstraits [Gutag78], [Goguen78].

Simonet [Simonet81] a défini la notion de D.clauses de Horn, en
attachant un domaine a chaque variable dans une clause de Horn au moyen
d’une bigrammaire réguliere. Les D.clauses de Homn (dont les clauses de
Horn sont un cas particulier out le domaine de chaque variable est I’Univers
de Herbrand de I’ensemble des clauses considérées) sont équivalentes aux
W.grammaires de termes.

Nous avons présenté [Azzoune85] une méthode de déclaration de type
par des bigrammaires réguliers. Cette méthode utilise les algorithmes
d’intersection, de réunion et d’équivalence des bilangages réguliers. Ces
algorithmes sont décidables et sont donnés par Pair et Quéré [Quéré68].

Y. Gang et X. Zhiliang /Gang86] ont proposé un systéme de type pour
PROLOG. Les objectifs sont d’améliorer I'efficacité de I'unifcation, de
réduire I’espace mémoire et de simplifier I’environnement d’exécution.
C’est un systéme a déclarations explicites. Ils exigent la déclaration de tous
les types des arguments et des variables. A chaque argument correspond
une déclaration d’un foncteur. Chaque variable est accompagnée de la
déclaration d’un ensemble de foncteur. Chaque foncteur est accompagné
d’une déclaration de ses sous-arguments éventuels. Un sous-argument peut
€tre lui méme un foncteur a déclarer ou un type primitif string, atome, ....
Une clause est bien-typée si chacune de ses formules atomiques est bien-
typée et si pour toute variable apparaissant dans la clause, cette variable a
un ensemble non vide de foncteurs. Une formule atomique P(t).....ty) €st
bien-typée si chacun de ses arguments est bien-typé. Une variable est bien-
typée si elle a un ensemble non-vide de foncteurs.
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Un exemple d’implémentation de PROLOG nécessitant les
déclarations explicites des types est réalis¢ pour TURBO-PROLOG
[Turbo86] en utilisant des types primitifs.

2.4.2. Les modes (modeles d’appel).

Certains auteurs cités précédemment [Bruynooghe82] parlent également
de type pour caractériser les modeles d’appel des clauses. Les types sont
utilisés conjointement avec les modeles d’appel. Bien qu’une clause puisse
étre appelée en théorie avec tout modele d’appel, certains cas d’appels peu-
vent conduire a des résultats dangereux.

Le modele d’appel caractérise le sens de passage de I’'information a
travers les arguments [Debray85aj. [Deransari84a]. [Deransart84b], [Mellish81a].
C’est le probleme du sens de I'instanciation des arguments dans une clause.
Comme pour les types, deux solutions sont possibles pour déterminer les
modes des arguments. Soit déclarés explicitement par le programmeur, soit
déduits automatiquement.

Plusieurs auteurs [Bruynooghe82, Nilsson83. Deitrich88. Kluzniak87] ont lié
dans leurs études sur les types en Prolog, la notion des modes avec celle
des types. Faut-il effectuer des études séparées sur ces deux notions alors
que I'une peut-étre complémentaire a ’autre? La connaissance des types
peut fournir des informations pour aider la détermination des modes
[Mishra84]. La connaissance des modes peut aider a une vérification plus
précise des types [Deitrich88]. Nous pensons qu’une étude mixte sur les
types et les modes peut donner des résultats interressants.

Le but de ce paragraphe n’était pas d’étudier la notion de mode, mais
de citer les travaux [Bruynooghe82]. [Nilsson83] rencontrés précédemment qui
utilisent cette notion conjointement avec les types. D autres travaux que
nous n’examinons pas ici ont été effectués sur I'utilisation des modes dans
I'implémentation de PROLOG [Oudot86], [OudnS7].
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3. Calculer les types [Mishra84j].

Nous présentons maintenant le syst¢eme d’inférence de type de Mishra
[Mishra84]. Nous présenterons ensuite des résumés de travaux plus récents.
Les chapitres suivants seront consacrés 2 nos propres travaux sur ce sujet
[Azzoune88a], [Azzounc88b] en proposant un systeme d’inférence et quelques
applications de ses résultats.

Le but de Mishra [Mishra84] est d’effectuer des vérifications statiques
sur un programme PROLOG. Il infére automatiquement les types d’une
classe restreinte de prédicats (les prédicats "non-polymorphes") sans
qu’aucune déclaration explicite ne soit nécessaire. Ces types sont
représentés par des arbres réguliers [Hopcrofi69] analogues aux expressions
régulicres dans les langages réguliers.

En appliquant un ensemble de régles sur les clauses, il dérive un
systeme d’inéquations dont la résolution donne la description de tous les
termes constants pris par les variables pour lesquels le prédicat peut réussir:
son "type". Cette résolution est possible grice a la décidabilité des
algorithmes d’intersection, de réunion, d’égalité [Solomon78], [Kral73] sur les
langages réguliers.

3.1. Les types

Les termes constants représentant les types et manipulés dans le
systeme d’inférence de Mishra [Mishra84] sont représentés par des arbres
réguliers constants. La sémantique de sa définition de type est qu’un
prédicat p a un type T si p(y échoue pour tout terme constant t
n’appartenant pas au type T >

Exemple: Soit le programme suivant:

graphe(a.b).
graphe(c.d).
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Le type du prédicat graphe est donné par:

T(graphe)=a+c#b+d
ou I’opérateur "+" est pris dans le sens du "ou" (I’union ensem-
bliste) et # est I'opérateur de construction de - n-uplets.
L’interprétation de a + ¢ (respectivement b + d) contient tous les
éléments que peut prendre le premier (respectivement le second)
argument du prédicat graphe pour lesquels il peut réussir.

Mishra parle aussi de dénotation d'un prédicat. Cette dénotation
consiste en une représentation de la sémantique de toutes les solutions
possibles. La dénotation d’un prédicat p n-aire d’un ensemble de clause A,
est I'’ensemble de tous les n-uplets (t,...t) ou chaque i appartient a
I"'Univers de Herbrand et pour lesquels p(,...1) est déduit a partir de A.
Celle-ci est notée par:

D(p) = {(1;....4,) tels que A — p(t,...1 )]

Un cas particulier est constitué par I'ensemble des solutions obtenues
en exécutant la procédure, lorsqu’il est fini. Dans le cas particulier de
I’exemple précédent, les solutions sont: (a. b) et (c. d). Poser une question ?p(1)
consiste a voir i t appartient a D(p). Si t appartient a D(p), la résolution
réussit, sinon elle échoue.

Or le type d’un prédicat décrit tous les termes pour lesquels le prédicat
peut réussir; pour tout terme non décrit par le type, le prédicat ne peut pas
réussir. Le type d’un prédicat est donc un sur-ensemble de sa dénotation et
on a la propriété:

D(p) c T(p)

Dans I’exemple précédent, T(graphe) = {(a. b). (a. d). (c. b). (c. d)} et
D(graphe) = {(a. b). (c. d). 1l existe des €léments de T(graphe) qui
n’appartiennent pas a D(graphe). L’ensemble différence T(p) - D(p) peut étre
important comme nous le verrons a la fin du chapitre. Cet ensemble
caractérise la finesse du systéme d'inférence.



3.2. Représentation des types.

Comme nous I'avons souligné précédemment, les types sont
représentés classiquement a I’aide d’une grammaire de termes.

Mishra [Mishra84] représente les types par des arbres réguliers
(équivalents aux expressions régulieres dans les langages réguliers) dont
I’interprétation est un ensemble de termes constants.

Exemples:

1) L’ensemble "couleur" est représenté par I’arbre régulier:

couleur = rouge + blanc + ver

ou le signe + est pris dans le sens du "ou" logique.

2) Pour une "liste" d’éléments appartenant 2 un domaine D, il a
proposé la représentation suivante:

liste(D) = z! nil + cons(D.7)

ou le symbole z ! exprime la récursivité sur z: on remplace "z" par nil ou
par cons(D. z) a chaque fois que c’est nécessaire. L’interprétation de liste(D)
est un ensemble de termes constants qui contient nil et contient cons(D, z) &
chaque fois qu’il contient z. Le domaine D doit étre défini car ce systéme
n’autorise pas le polymorphisme. L'équivalent de cette représentation en
notation grammaticale est donné par:

Listc_D = nil / cons(D, Liste_D)).

Les termes constants manipulés dans ce systéme, représentés par des
arbres réguliers constants, sont définis par:
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* L’ensemble vide @ est un arbre régulier.

* Un atome est un arbre régulier.

* Un n-uplet t. ... t,) d"arbres réguliers est un arbre régulier.

* Une structure ft est un arbre régulier oii r est un foncteur et t un arbre
régulier.

* Une union t; + 1, est un arbre régulier, ot chaque t, est un arbre
régulier. Le symbole "+" est pris dans le sens du "ou" logique.

* Si g(z) est un arbre régulier contenant une variable de récursion z alors
z ! g(2) est un arbre régulier.

Les interprétations de ces définitions sont des ensembles de termes
constants. L'interprétation de z ! g(z) par exemple consiste en le plus petit
ensemble de termes X tel que X = { g(x) / x € X }, ¢’est-2-dire 1'ensemble
vide.

Cette représentation permet de décrire tous les termes constants
manipulés en PROLOG. Le symbole """ de récursion permet de représenter
des ensembles infinis de termes constants, comme par exemple I’ensemble
des entiers naturels:

N =2z!'0+5s(z) = { 0. s(0). s(s(0)). ...}

3.3. Le systeme d’inférence.

Une observation faite par [Solomon78], [Kral73] sur les définitions des
types paramétrés en Pascal est a la base de ses résultats. Solomon
[Solomon78] identifie le graphe d'une définition de type paramétré (essen-
tiellement une forme restreinte d’un arbre régulier) avec un automate fini
non-déterministe (AFND). Il conclut que [I'équivalence d’une telle
définition peut étre calculée utilisant les algorithmes standards pour le
calcul de [I'équivalence des automates finis déterministes (AFD)
(Hopcrofi69]. Une définition de type peut donc étre transformée en une
représentation minimale utilisant 1'algorithme de minimisation d’'un AFD.
En ayant un tel automate (langage), il utilise des algorithmes décidables sur
les langages réguliers. ‘
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L’inférence se fait en deux étapes:

1°r¢ étape:

La 1% étape consiste 2 déterminer les types des tétes des clauses. Ces
types contiennent éventuellement des variables qu’il faut instancier. Le
type d’un prédicat n-aire p té€te d’une clause est pris comme étant le n-uplet
formé des types des arguments du prédicat. Le type d’un argument i d’un
prédicat p est la réunion formée des types des arguments i de toutes les
définitions de p. Le type d’un argument i est I’argument lui méme, ou les
variables seront instanciées aprés la seconde étape.
2tme étape:

La 2%me €tape consiste en la génération et la résolution des inéquations.
Cette génération se fait par application sur le programme d’un ensemble de
regles (Mishra84] exprimant les conditions de bon typage du programme.
Pour chaque appel p(,. ...t ) (dans un corps d’une clause) d’un prédicat p de
type p(&,. ... &), on produit I’inéquation t, < & pour i=1.n. Pour chaque clause
avec corps on obtient un systeme d’inéquations d’arité égale a la somme
des arités des buts formant le corps de la clause.

Mishra identifie I'ensemble des solutions a un langage régulier, ce qui
lui permet d’appliquer les algorithmes classiques d’égalité, d’intersection,
d’inclusion et de I’'union dans les langages réguliers pour la détermination
effective de la solution (types des variables). Pour effectuer cette
identification, les membres droits des inéquations sont transformés en des
€quations appelées "équations linéaires de feuilles". Un ensemble
d’équations linéaires de feuilles sur un ensemble de variables V est un
ensemble d’équations de la forme:

X=t +. ..+t ol
G=c/Y /(Y. Y/ cY ol Y € V et c un atome.

Il fait correspondre a ces équations linéaires de feuilles des automates
appelés "automates de racine a féuille (RAF)", ce qui permet d’appliquer
un théoreme de Solomon [Solomon78] qui garantit que le langage accepté
par cet automate est régulier.
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Pour chaque équation X = t, + ... + 1, sont produites les regles suivantes:
X—)CF si ce (ti}

videY si Ye {li}
X - Y si cYe {ti]
X = @Y, si (Y..Yp e (y) j=l.n

ou F est un état final.

X -

Les algorithmes d’intersection, de réunion et d’équivalence sont donc
ceux des automates. L’algorithme de fermeture appliqué a deux arbres
régulieres s(0) et s(s(0)) par exemple donne s + s0)). Cet algorithme est
analogue a celui de Ia transformation des automates finis non-déterministes
en des automates finis déterministes.

3.4. Vérifications

Il montre la cohérence de son systéme, en vérifiant qu’'un programme
"mal-typé" ne peut pas réussir. En terme d’inférence de type, la notion de
"mal-typé" est liée a I'impossibilité de résoudre le systeme d’inéquations,
ce qui correspond a une impossibilité dans I'unification. Cette propriété est
donnée par le théoréme suivant:

engendrées a partir d’'une clause. S’il n’existe pas de solutions pour cet
ensemble d’inéquations, alors cette clause ne réussissant jamais est inutile.

Théoréme: Soient r, < s, un ensemble d’inéquations simultanées

La démonstration de ce théoréme est donnée dans [Mishra84].

Remarque: Le syst¢tme de Mishra est bien fondé dans la mesure ou le
type inféré contient la dénotation, mais il n’est pas tres précis. Les ensem-
bles différence T(p) - D(p) des prédicats sont tres grands.

Il a proposé en outre une étude générale sur la vérification des types
pour les langages applicatifs (IIOPE, ML, SASL,..) dans [Mishra85].
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3.5. Exemples d’inférence de type:

Exemple (1): Soit le programme suivant:

pere(a, b).
pere(b. c).
pere(c, d).
g_pere(X. Y):-pere(X. Z), pere(Z, Y).

Calculer les types Toere €t Ty pere de pere et g_pere. On pose:

Tpere=él#€2

Tg_pere=§3#§4 avec
§y=a+b+c
§2=b+c+d
Ey=X
§4=Y

et avec les inéquations:

X<g —X<a+b+c quiestsolution
ngz —Z<b+c+d
ZSE"I —>Z<a+b+c
Y<E - Y<b+c+d quiest solution

eme .

eme P
et3 inéquations donne:

L’intersection des 2

Z<b+c

On montre donc que le systeéme précise le domaine de la variable z,
mais comme Z n’est pas utilisée directement dans les types recherchés, il
suffit de vérifier que I’intersection n’est pas vide et déduire que le systéme

d’inéquations est solvable.
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On obtient:

T =§|#§2=a+b+c#b+c+d

pere
TS_PCTC=E’3#§4=X#Y=a+b+c#b+c+d

Les ensembles différences T(pere) - D(pere) (respectivement
" T(g_pere) - D(g_pere)) sont donnés par:

{(a. c), (a.d). (b, b). (b. d). (c. b). (c.c) }
(respectivement | (a. b). (a, d). (b, b). (b. ). (c. b). (c. ¢). (c.d) })

qui ont des caidinalités trés importantes.

Exemple (2): Soit le programme suivant:

sub_un(s(0).0).
sub_un(s(s(X)).s(Y)):-sub_un(s(X).Y).

On pose le type du prédicat sub_un: T g #&, avec:

sub_un =
§| = s(0) + s(s(X))
£y =0+5(Y)

et comme inéquations:

() s(X) < E,
En remplagant &, par son expression. on obtient s(X) < s(0) + s(s(X)).
Par fermeture, on obtient:  s(X) < s(0+s(X)) > X <0 + s(X)
Par I’algorithme d’inclusion: X=210+s  (3).

) Y<E,
En remplacant &, par son expression, on obtient Y <0+ s(Y).
Par I’algorithme d’inclusion Y =2!0+s(z) (4).
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En remplacant les variables X et Y par leurs expressions (3), (4):

T =5(0) + s(s(X)) # 0 + s(Y)

=z2!'s(0)+s(z)#2!'0+5s(2)

sub_un

3.6. Autres travaux.

Kanamori et Horiuchi [Kanamori85] ont proposé une méthode
d’inférence qui nécessite, a I’encontre de celle de Mishra, la déclaration de
tous les constructeurs de type sous une forme clausale. Par contre ils
autorisent les prédicats polymorphes. L’idée est de décrire un sur-ensemble
de I’ensemble de succes en associant une substitution de type (affectations
d’ensembles de termes constants aux variables) a chaque téte de clause. Le
sur-ensemble est calculé par une approximation séquentielle qui est
équivalente a la résolution d’inéquations de Mishra. Cette approximation
séquentielle se fait par des transformations inspirées des transformations de
Herbrand {Van Emdem82], [Lloyd84a]. Une autre approche d’inférence par une
interprétation abstraite a été évoquée par les deux auteurs [Horiuchi87].

J. Zobel [Zobel87] a étudié le probléeme d’une dérivation des types
polymorphes pour les programmes PROLOG. Un programme est
transformé de telle sorte que les corps des clauses soient des conjonctions
de littéraux [Lloyd84b]. 11 a proposé un systéme d’inférence sans déclaration.
Les types sont représentés par des régles de réécriture. Les récursions
¢ventuelles ne sont pas explorées. Il a défini un algorithme d’unification de
type, qui est utilis€ pour dériver le type sous forme de regles de réécriture
de chaque variable. Cet algorithme correspond a I’algorithme d’intersection
de Mishra. Le résultat de I'unification de deux expressions de type (inter-
section des 2 expressions) est formé par la composition de substitutions,
d’une maniére analogue a celle de la composition d’unificateurs dans
I'unification classique [Lloyd84a], avec néanmoins certaines différences. En
particulier, I'unification classique utilise le concept de substitution qui est
le pguc d’un ensemble de termes a unifier, alors que I’unification des
expressions de type utilise des regles de fermeture [Zobel87] (telles que
aAb-> @ aAa—a.) Silalgorithme ne peut pas dériver le type d’une
variable (type vide), le corps de la clause considerée ne peut pas réussir.
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F. Kluzniak [Kluzniak87] a proposé une technique pour analyser le flot
des données dans les programmes pour une forme restreinte de PROLOG.
Cette technique est utilisée pour une dérivation d’information du type a
partir du programme. La forme restreinte de PROLOG, est un PROLOG
constant [Bruynooghe86a], [Bruynooghe86b], [Bruynooghe86c]. Le systeme exige
la déclaration de tous les modes. Le programme doit remplir les conditions
suivantes: Les paramétres d’entrée d'un appel doivent étre constants (clos).
Les parametres de sortiec d’un appel doivent étre des variables libres. La
derniére condition est que le programme doit €tre accompagné de la ques-
tion a poser.

Il existe d’autres travaux que nous n’avons pas exposé ici et qui util-
isent la notion de type en PROLOG ou un de ses dérivés [Goguen84], [Ait-
kaci84], [Ait-kaci85], [Naish87].
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4. Bilan

Dans ce chapitre nous avons présenté quelques travaux rencontrés au
cours de notre €étude. Nous allons présenter un bilan des deux approches
précédentes. Nous exposons quelques limitations de ces deux approches
prise I'une indépendamment de I’autre.

4.1. L’approche déclarative.

Dans I’approche déclarative, le programmeur doit déclarer explicite-
ment les types des arguments sous une forme ou une autre. Ceci n’a
d’utilité que si des regles de "bon-typage" sont énoncées et vérifiées. Cette
notion de "bon-typage" n’est pas trés nette en PROLOG dans la mesure ou
I’échec d’un programme peut étre le comportement souhaité. De plus, un
des principes de la programmation logique est que le programmeur ne se
préoccupe que des relations logiques qu’il décrit, mais pas des valeurs que
pourraient avoir les variables.

L obligation de déclarer systématiquement tous les types a les
inconvénients suivants:

* On n’a pas de relations avec la notion d’échec et de réussite et donc on
ne fait qu’un contrdle syntaxique. '

* Diminution de la liberté d’expression du langage en obligeant le
programmeur a tout typer.

* Difficulté de se souvenir de toutes les valeurs possibles qu’un
argument peut prendre.

* Une définition incorrecte d’un type provoque des erreurs A I’exécution
sans rapport évident avec l’origine de I’erreur, (si c’est une erreur
typographique ou de programmation).

* Une modification du programme peut obliger le programmeur 2
chahger les types de certains prédicats.

Nous pensons qu’une meilleure solution serait d’avoir une approche
souple: Les déclarations des types exprimées doivent étre statiquement
vérifiées ( intersection du domaine d’appel et du domaine de définition non
vide) mais il n’est pas obligatoire de tout typer. Le programmeur peut
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exprimer ses pensées et présenter la sémantique du programme 2 travers les
résultats qu’il désire obtenir sous forme de déclarations de type de quelques
prédicats.

Cette approche peut étre doublée de [I'utilisation en parallele d’un
systtme d’inférence; le programmeur aide alors le systeme d’inférence en
donnant I'information qu’il connait sans étre obligé de tout déclarer. Un
systéeme de vérification englobant un syst¢me d’inférence et pouvant utiliser
les connaissances éventuelles fournies par le programmeur peut étre
efficace.

4.2. L’approche inférentielle.

La 2°™M¢ approche consiste en des travaux d’inférence (déduction
automatique) des types des prédicats. La limitation majeure de I’approche
inférentielle est que 1’on calcule toujours un sur-ensemble de I’ensemble de
solutions. Tous les systémes existants actuellement essayent de rapprocher
au mieux I’ensemble de type de I'ensemble de solutions. D’un point de vue
pratique aucun systéme existant actuellement n’a donné des résultats
completement satisfaisants: le probleme est trés délicat pour le langage
PROLOG. Certains auteurs [Kluzniak87], [Mishra84] ont choisi une voie
progressive. Kluzniak essaye de résoudre le probleme pour une forme res-
treinte du langage: PROLOG constant [Bruynooghe86a, 86b, 86c]. Méme pour
cette forme restreinte les résultats ne sont pas trés satisfaisants vu que 'on
calcule toujours un sur-ensemble de I'ensemble de solutions. Mishra a suivi
ce méme chemin en inférant les types des prédicats non-polymorphes. Des
limitations de ce systéme seront présentées ci-dessous. S’ajoute a tout ceci
le probleme de I'efficacité qui est un facteur important et les informations
nécessaires pour de telles inférences car il ne faut pas I'oublier, certaines
méthodes (Kluzniak par exemple) exigent des informations de la part du
programmeur (Kluzniak exige les modes).

Nous exposerons quelques points de "faiblesse” qui nous ont paru
importants a souligner dans le systtme de Mishra, pour essayer de les
éviter dans le systéme que nous proposerons.

Le systtme de Mishra ne traite que les prédicats non-polymorphes.
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Or, une grande partie des prédicats d’un programme sont polymorphes.
D’autre part, le systtme tel qu’il est, appliqué aux prédicats non-
polymorphes, produit des ensembles de type trés largement supérieurs a
I’ensemble représentant la dénotation. Le systéme a une forte imprécision;
I’ensemble différence T(p) - D(p) est trés important. 1l engendre beaucoup
d’éléments pour les ensembles de type qui ne sont pas solution, et dont la
présence est inutile.

Exemple:

Soit I'exemple (1) précédent. Les possibilités d’appel du type inféré
du prédicat g_pere par ce systéme sont:

{(a.b). (a.c), (a.d). (b.b), (b.c). (b.d), (c.b), (c.c). (c.d)}

7 appels parmi les 9 possibles conduisent a I’échec. Les seules
possibilités de succes sont:

{(ac). (b.d)}

Ce systeme produit beaucoup d’éléments de type appartenant A T(p)
mais n’appartenant pas a D(p), alors que la précision d’un systéme
d’inférence se mesure par la différence T(p) - D(p).
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5. Conclusion

Déclarer tous les types est fortement contraignant et diminue la liberté
d’expression du langage. Il n’est pas facile de se souvenir de I’ensemble de
termes que pourrait prendre chaque argument a son écriture. Par contre
nous pensons que I'information ainsi associée a chaque prédicat constitue
un enrichisscment du langage; elle exprime la pensée de I'auteur, aide a
cerner la sémantique du programme et permet des vérifications statiques de
cohérence. Nous pensons aussi qu'il peut étre judicieux de donner la
possibilité au programmeur de donner les informations dont il dispose sans
lui exiger de tout typer.

L’idéal serait d’avoir un systeme d’inférence de type qui:

* Soit applicable a tous les prédicats polymorphes ou non.

* N’exige aucune déclaration ou intervention du programmeur pour étre
complétement automatisé.

* Qui puisse utiliser les connaissances fournies par le programmeur sur
la structure de certains arguments ou de prédicats.

* Rapproche au mieux I’ensemble de type inféré de I'ensemble de
dénotation (c’est-a-dire minimiser I’ensemble différence T(p) - D(p)).

* Donne des résultats applicables pour des optimisations et/ou
vérifications en compilation et/ou en interprétation.

Dans le prochain chapitre, nous proposerons une méthode d’inférence
de type. Cette méthode est basée sur une simulation de I’unification et une
simulation de tous les appels possibles des buts des corps des clauses avec
un traitement particulier sur les appels récursifs [Azzoune88aj. [Azzoune88b].
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- CHAPITRE 3

UNE METHODE D’INFERENCE DE TYPE

1. Introduction.

Nous exposons dans ce chapitre les notions de base de notre méthode
d’inférence d’une maniere progressive. La premiére étape dans une étude
d’inférence de type est la définition de la notion de type des arguments et
des prédicats. Nous introduisons une notion d'éléments de type. Ces
éléments de type décrivent les objets que manipulent un programme
Prolog.

Quelle est la définition du type d’un prédicat ? Notre réponse est un
sur-ensemble de son ensemble de succeés. Le slogan de notre typage est
qu’un programme mal-typé ne peut pas réussir. Si un prédicat n-aire p a un
type T, alors pour tout n-uplet constant  n’appartenant pas a Tps PO échoue.

Pour déterminer le type d’un prédicat p, il est donc nécessaire de
calculer I’ensemble des valeurs prises par les variables apparaissant dans
les tétes des clauses de définition de p. Idéalement, on voudrait que cet
ensemble coincide avec I’ensemble de succés mais le probleme de la
détermination de toutes les instanciations possibles d’une variable est en
général indécidable. Notre but sera de rapprocher au mieux cet ensemble de
valeurs (le type) de I'ensemble de succes.

La sémantique déclarative nous informe que pour toute valeur prise par
une variable n’apparaissant que dans la téte de la clause, la clause réussit
(si les autres arguments permettent la reussite). La seule condition qu’on ait
dans de telles situations est que si une telle variable est répétée la méme
valeur lui est assignée.
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Pour une variable apparaissant dans la téte et dans le corps de la
clause, les valeurs prises par cette variable dans la téte dépendent de celles
prises dans le corps (et vice versa). Nous appellerons de telles variables: les
variables de type.

\

Pour déterminer les ensenibles de valeurs prises par les variables de
type il faut examiner les corps des clauses. Ces ensembles sont déterminés
suivant les unifications de ces variables de type. Comme nous ne pouvons
pas réaliser toutes les unifications (cas récursif), nous simulerons une
unification d’'un terme d’appel , avec un terme de définition 1, par
I'inéquation 1, <t,. Le terme , peut contenir de nouvelles variables de type
qu’il faut remplacer par leurs types.

Pour déterminer un sur-ensemble de I’ensemble de valeurs prises par
une variable de type apparaissant dans un but p d’un corps d’une clause, il
faut examiner toutes les unifications possibles de cette variable et donc exa-
miner tous les choix possibles des unifications du but p avec ses définitions;
nous simulerons tous les appels possibles du but p de ses définitions. Pour
que cette simulation ne boucle pas (cas récursif) nous traiterons de maniere
particuliere les appels récursifs.
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2. Eléments de type.

Nous appelons éléments de type (ou valeur de type) une partie de
’Univers de Herbrand, ensemble de termes constants associés 2 un
programme PROLOG. Un élément de type est décrit par un formalisme-
d’expression de type auquel nous donnerons une interprétation ensembliste.

Un élément de type est:

* Un atome (exemple' 1, b, 2, ni, ..).

* Un symbole ' any " i=0,12.... Un symbole any; dénote le type
indéterminé. 11 est uuhse pour représenter une pame quelconque de
I’Univers de Herbrand.

* Une structure "f(r . )" ol f est un symbole de fonction (foncteur)
et lest des elements de type (exemple: f([], any ), 5(0), ...).
* Une umon tl L+t " d’éléments de type ooty

(exemple: a + h + any 1)

* O représentant I’ensemble vide (aucun élément possible): nous
I"appelons ensemble contradiction. 1l correspond A une situation
d’échec que I'on a pu détecter: appel d’un prédicat non défini, utilisa-
tion d’une variable dans plusieurs occurences dont les domaines sont
disjoints, des unifications impossibles.

* L’expression "r ! (ty +t flir.) +.4 tn) . Son interprétation
définit le plus petit ensemble qui contient I’interprétation de L i=1,n
et contient I'interprétation de f{..r..) a chaque fois qu’il eonuent celle
de r. f{..r..) est un élément de type contenant un symbole de récursion
r. Les 1, sont des éléments de type. Le symbole r peut €tre remplacé
par
(M + o+ r) + .+t ) (avec renommage des any, éventuellement) a
chdque fois que ¢ est nécessaire. Cette notauon nous permet de
représenter des termes constants ayant la méme structure. Pour raison
de simplicité, nous avons repris la syntaxe de Mishra au lieu d’en
proposer une autre. (exemple: Liste = r ! ( [] + [anyl. /r] ).
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Nous donnons maintenant I'interprétation 1 des éléments de type
définis précédemment comme des ensembles de termes constants.
1 : Eléments de tvpe — Univers de Herbrand

Définition de Pinterprétation /:

*19)={]

* [(atome) = { atome }

*Ifiey, 1)) =(fir) n) !t e I(t,). i=1n)}.

*I( any ) = pat tie quel( onque de r Umvel s de Herbrand

*I(t1+ )-l(t)u Ul(t)

*I(r!( t +. +f(r) Ui ) ) = Ic plus petit ensemble S de termes
constants tel que S =l U .. VY U .. V1) /xe S . La plus petite
solution pour I’interprétation de r ' f(r) existe toujours [Mishra84] et est
donnée par:

s= U (@) =0
i=0
Exemples:

lla+b+{c+d)+e)={ab.c.d. e}

I(r! (a+ f(r)) = { a, f(a). [(f(a)). {((f(@))). ... }.
I(flta+ b .c +d))={ fa. c). f(a. d). f(b, c). f(b. d) )
I(r! (anyg + 1)) = Ianyg)

I(r! (f(anyl) + f(r)) = I(f(any‘))



3. La méthode d’inférence.

3.1. Les bases de la méthode d’inférence.

Comme nous I’avons souligné auparavant, le probléme de la
détermination de toutes les instanciations possibles d’une variable est en
geénéral indécidable. Néanmoins nous pouvons déterminer un ensemble qui
contient cet ensemble d’instanciations. Cette détermination est possible
grice a la possibilité de faire des restrictions sur I’Univers de Herbrand.
Ces restrictions se font de la maniére suivante: la structure des arguments
nous permet d’affirmer qu’ils ne peuvent s’unifier qu'avec des termes
ayant une certaine forme. Nous pouvons affirmer par exemple que le
terme f(t,. ... t ) ne peut s’unifier avec aucun terme constant appartenant 2
I’Univers de Herbrand et ayant la forme g’y ..U ) avec f# g ou n # m, ou
un . ne s’unifiant pas avec Uy En termes ensemblistes, I’ensemble des

1
termes constants obtenus en instanciant les variables de g(t’;...t" ) ne peut

ensemble de I'Univers de Herbrand comme type d’un argument.

Définition: Nous définissons le type T d’un prédicat p n-aire 3 m
définitions comme étant un n-uplet <T,....T > T, est le type de I'argument

Définition: Nous définissons le type T, de I'argument i comme étant
un ensemble ordonné T, v .. v T, de m éléments. Chaque composante de
type T;; est le type de I’argument i dans la clause j,1 <i<n, et1<j<m. Par
la méme nous définissons le type de la ™ clause de p comme étant le n-
uplet < le‘ Tnj >.

3.2. Principe de la méthode

Le type d’un prédicat p dépend du type des ses clauses. Inférer le
type d’une clause revient a déterminer aussi finement que possible les
types des variables apparaissant dans sa téte. Le calcul du type d’une vari-
able differe suivant que la variable apparait dans la téte seulement ou dans
la téte et dans le corps de la clause. Une variable n’apparaissant que dans
la t€te peut représenter tout terme de I'Univers de Herbrand. Si une
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variable apparait dans la téte et dans le corps de la clause alors les valeurs
qu’elle prend dans la téte dépendent de celles qu’elle prend dans le corps
et vice versa. Dans ce cas, I'inférence du type de la variable revient a
déterminer ses types aux différentes positions dans le corps. Nous
calculons ensuite les intersections éventuelles des interprétations de ces
types en ses différentes positions.

Exemple: Soit la clause p(X, Y):-q(Y). ((Y). avec T le type de q et T_celui
de r (¢ et r ont une seule définition chacun). La variable X
n’apparaissant que dans la téte de la clause, peut représenter tout
terme de I'Univers de Herbrand, son type est any, La variable v
apparait dans la téte et dans le corps de la clause, son type est donc
l(Tq) N l(Tr).

3.2.1. Equations de type.

Nous avons défini le type T, d’un prédicat p n-aire a sa définition j
comme étant le n-uplet < Ty 2, Toj > ou la composante de type T
correspond au type de I’argument i dans la définition j. -

ij

Soit le terme 1, i¥™® argument dans la ™ définition d’une téte de
clause. Sit est un atome alors son type est cet atome lui-méme. Si t est
une variable n’apparaissant que dans la téte de la clause alors son type est
any, (nous renommons les any; en changeant I’indice i. Ce renommage
correspond a celui des variables en Prolog). Si une variable apparait dans
la téte et dans le corps de la clause alors elle forme une variable de type.
Cette variable de type sera remplacée par son type obtenu apres traitement
du corps de la clause. Sit est de la forme fa,. ... a_) alors son type est
f(a')....a’ ) ol a’, est le type de a, i=1.m.

Nous formons une équation de type comme suit: T =t ou les vari-
ables n’apparaissant que dans la téte de la clause sont remplacées par des
any, (1 est le type de I'argument ayant T;; comme composante de type).
Leur forme générale est donc actuellement:

Tij = Exp
Exp = atome / any, / variable de type / f(Exp*)
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Exemple: Soit la clause append((XIL]. M, [XIN]) :- append(L, M, N).
Les équations de type pour cette clause sont données par:

T 1= [anyOIL]
T'&l = [anyOIN]

ol L. M et N sont des variables de type a remplacer par leurs types
obtenus apres traitement du corps de la clause.

3.2.2. Résolution des équations de type.

Définition: Une équation de type est dite "résolue” lorsque sa partie
droite est un élément de type, c’est-a-dire sans variable de type.

Il faut donc déterminer les types des variables de type. Nous allons
présenter cette résolution progressivement suivant la nature de la clause
(avec ou sans corps) et suivant que nous avons des parties récursives ou
non dans le programme. Nous commencons par le cas ou la clause est un
fait (pas de corps). Nous présenterons ensuite le cas o la clause a un.
corps. Nous commencons par celui ot nous n’avons pas d’appel récursifs,
puis nous compliquons avec I’introduction des appels récursifs.

3.3. Les faits.

Si une clause est un fait de la forme p@;. ... t). alors les variables de
cette clause n’apparaissent évidemment que dans sa téte. Une équation de
type pour cette clause est de la forme T.. ij = ; our. est égal a t, avec un

remplacement des variables par des éléments de type any,. (I'; =, 6 avec
= (V;/any; pour i=1.2...)). Les membres droits de ces equatlons de type sont
des elcmcms de type, et donc ces équations sont résolues. Une équation
de type est donc de la forme Tjj=t; avec:
t‘i = atome / any, / f(t‘]. t‘m).

Exemples: 1) Soit le fait: append((]. K. K). Les €quations de type sont:
T 1= (l
Ty =any,
T3| = any,
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2) Soient les deux faits:
pere(a. b).
pere(b. c).

Les équations de type sont données par:

TII =a
T21 =b
le =b
T22 =C

3) Soit le fait: equal(X. X). Les équations de type sont données par:
Ty =anyg
Ty = anyg

Tous les membres droits de ces équations sont des éléments de type et
donc toutes ces équations sont résolues.

3.4. Clauses avec corps typé.

Connaissant les types des buts du corps d’une clause, nous inférons le
type de sa téte. Ce type calculé peut €tre a son tour utilisé pour d’autres
inférences des types des prédicats appelant cette clause. Pour "faciliter”
un peu la compréhension de la méthode, nous allons étudier cette
catégorie de clauses progressivement suivant le nombre de buts dans les
corps. Nous commencons par le cas ou le corps d’une clause est constitué
d’un seul but, et nous généraliserons ensuite a n buts.

34.1. Corps a un but.

Supposons que le corps de la clause soit formé d’un seul but q a k

définitions. La clause est donc de la forme pa. ... a)-q@t,. .. t).
Supposons que le type de q soit donné par:
ql(l'“.....t’ml).
ou
ou
qk(l'lk. l‘mk).

ol t';; est un élément de type de la forme:
;, = atome / amy,/t| + ...+ l,/r ! (t +..+ l’) / f(ll. tl).
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Exemple: Nous développons au fur et 3 mesure I’exemple suivant:
p(f(V.X)) :- equal(f(a).X).
q(Y):-pere(Y,b).
avec les types de equal et pere calculés précédemment:
equal(anyo. anyO)

pere(a. b)
ou

pere(b, ¢).

3.4.1.1. Les équations de type

Dans de telles clauses, les équations de type sont de la forme Ti=9
(i=l.n) ou les variables de a n’apparaissant que dans la téte de la clause
sont remplacées par des any,. Les variables restantes (apparaissant dans la
téte et dans le corps simultanément) forment les variables de type. Nous
déterminons les valeurs de ces variables de type en examinant le corps de

la clause.

Exemple: Pour les exemples précédents, les équations de type sont:
Pour p: T, = fany, .X)

Pour q: T =Y
ou X et Y sont des variables de type qu’il faut remplacer par leurs
types obtenus apres traitement des corps des clauses.

Pour examiner un corps d’une clause, nous allons suivre les étapes
suivantes:

3.4.1.2. Unification de type
Simulation de ’unification

L’unification d’un argument d’appel t, (appartenant au corps de la
clause) avec un argument de définition ayant le type Ui (appartenant a la
téte de la clause avec laquelle nous unifions) est simulée par une
inéquation: , < Cij Cette inéquation a la sémantique suivante: 1’ensemble
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des valeurs prises par t, est inclu dans I’interprétation de Cij ‘
Soit une inéquation ¢, < v, produite lors de I'unification d’un but Pj

d’une clause P:-.. avec la téte d’une clause C:-... Nous discutons cette
simulation suivant la nature des termes t et

a) ti est un atome C,.

Si v, est un atome C, alors pour que I'unification réussisse il faut que
C,=C, ce qui implique C, < {C,} d’ob I'inéquation, <t..

Si r'; est une variable n’apparaissant que dans la téte de la clause (dont
le type est any.) alors I'unification réussit en donnant a cette variable la
valeur C,. Une telle variable peut représenter tout terme de I'Univers de
Herbrand. L’atome C, appartient a I'Univers de Herbrand d’olit, <.

Si v, est une variable X apparaissant dans la téte et dans le corps de la
clause C (variable de type) alors lors de I’unification elle prendra la valeur
C,. Cette valeur est propagée dans les autres positions de la variable dans
la clause C. Pour que ses unifications en ses différentes positions
réussissent il faut qu’il existe au moins une possibilité d’appel telles que
les unifications en ces différentes positions soient possibles avec I’atome
C,. L’atome C, doit donc apparaitre dans tous les domaines en ces autres
positions de X. D’ou X < (C,) en ces différentes positions, et donc son
apparition dans ['intersection des interprétations des domaines en ces
différentes positions. Par conséquent X < (C|) d'ob¢ <t

Sit', est de un terme f(a,. .... a ). I'unification échoue. Une inéquation
de la forme C| <f(a,. ... a ) est aussi impossible (syst¢tme a éliminer).

l?) t; est une variable X.

Si v, est un atome C, alors leur unification donne a X la valeur C,. La
substitution < X/C, > est propagée aux autres positions de la variable X dans
la clause P. Pour que les unifications en ces autres occurrences de la vari-
able réussissent, il faut qu’elles soient possibles avec cet atome C, et donc

nous avons X < (C,} en ces positions. Par intersection des interprétations
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des domaines en ces différentes positions, nous obtenons un ensemble qui
contient C, et donc X < (C,} d’olrt, <.

Si v'; est une variable n’apparaissant que dans la téte de la clause dont
le type est any; alors cette variable peut représenter tout terme de I’Univers
de Herbrand. Lors de [l'unification des deux arguments, ce terme de
I"Univers de Herbrand sera pris par la variable X d’oii X < I(any,) et donc

t.<t..
1 1

Si v, est une variable Y, alors la valeur prise par Y est aussi prise par X
etdoncX<ydour <,

Si v, est de terme f(a, ..., a ) alors I'unification de t, avec t; donne une
forme f(b,. ... b ) at, et nous effectuons les unifications des arguments. Si
ces unifications réussissent alors nous aurons les inéquations b < a; et donc

< : out <t.
fb)....b ) <fa....a) dOut <t

Si v, est un atome C, alors I'unification échoue. Un systeme contenant
une inéquation f(a,, ... a ) < C, est aussi impossible.

Si v'; est une variable n’apparaissant que dans la téte de la clause (le
type de cette variable est any;) alors pour toute instance des variables de
f(a,. ... a ), cette instance appartient toujours a I'Univers de Herbrand, d’ou
f(a,. ... a ) < l(any,) et donc LSt

Si v, est une variable Y alors elle prendra la nouvelle forme f(b,....b ).
Nous unifions les arguments a et b, entre eux. Si ces unifications
réussissent alors nous obtenons les inéquations a, < b, d’olr I'inéquation
¢ < . *,

a ) <f(by..b) et doncy <.

Sir, est de un terme g(b,....b_) alors pour que I'unification réussisse il
faut que f=g et n=m, condition exigée aussi lors de la "normalisation" des
inéquations. Si cette condition est vérifiée alors nous unifions les
arguments. Si ces unifications réussissent alors nous obtenons a, < b, et
donc f(a,..... a) <gb...b ) dolt <t Sifrg oun#m ou un a, ne s’unifie pas
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avec b, alors I'unification est impossible. Un systéme contenant une telle
inéquation est impossible.

Siv; est un type déja calculé c’est-a-dire de la forme v +..+1t"
ou ity +.+ f(r) +.+ ") alors pour toutes les unifications des execuuons
réussies nous avons t, <t’, puisque I'interprétation du type de ces éléments
de type contient I’ ensemble de solutions de cet argument lors de toutes les
exécutions réussies.

Bilan: En simulant I'unification par des inéquations de type, nous ne
perdons pas de solution.

A chaque appel de la f™ définition de q correspond donc le systeme
d’inéquations:
=0 SUGRL Sy & &t ST,

le signe & est pris dans le sens de "et

Simulation de tous les appels possibles:
Le prédicat q a k définitions et

donc le but qq,. ... 1) peut s 'unifier avec ces k définitions. En traitant
toutes ces poss1b1||tes d’unification nous obtenons une disjonction de k
systtmes d’inéquations. Tous ces systemes ont les mémes membres
gauches d’inéquations (correspondant aux arguments t, du but (...t )

En simulant tous les appels possibles, nous obtenons les systemes
d’inéquations (expression de contraintes d’unification):

k
Ou(t 'lj&(?.s‘lj&""&‘ <t -)=s|ou....ousk

J_ m mj
Exemple: Pour nos exemples, les simulations de I'unification et de tous
les appels possibles produisent les systemes d’inéquations suivants:
Pourp: f(a) < any(, & X < any, n

Pour q: Y<a&b<b (2)
ou
Y<h&b<c (®))]
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3.4.1.3. Transformation des systéemes d’inéquations

Filtrage:

Lors de la précédenie étape nous avons produit k systémes
d’inéquations. Parmi ces systémes nous avons éventuellement des
systemes impossibles correspondant a des unifications impossibles. Tout
systeme d’inéquations contenant une (ou des) inéquation(s) de la forme
suivante est un syst¢eme impossible:

Da< f(ll. ln) avec a un atome.

2) a<b avec aet b des atomes différents.

3) t() < [I +..+ tn (our! (t|+...+|n)) et t() ¢ l(l|+...+ln) (¢ I(r!(...)) '0 est sans variable.
4) X S'I & ... & X .<_ln et l(tl)m . N I(tn)=®.

S) f(t|.....tn) < a et aest un atome.

6) f(l| ..... < g | ....,t‘m) avec f#g. n#m ou une inéquation G < t‘i est impossible.
7) L’appel d"un prédicat non défini.

Toutes ces situations correspondent a des situations d’impossiblité
d’unification. Dans la 3*™ forme par exemple, une telle inéquation est
impossible puisque le membre droit de I’inéquation correspond au type
d’un argument qui est sur-ensemble de I’ensemble de succés de cet
argument. Si le membre gauche n’appartient pas a ce sur-ensemble, il
n’appartient pas a I’ensemble de succes et donc I’unification serait inutile.
Pour la 4™ forme, si I'intersection est vide alors la variable X ne peut pas
avoir d’unification, pour une exécution réussie, avec un terme constant en

ses différentes occurrences.
Remarque: Ce filtrage n’élimine pas tous les syst¢tmes impossibles.

Exemple:
Pour les exemples que nous déroulons, nous remarquons que le
systeme (3) (Y < b & b <c¢) est impossible. Il contient I’'inéquation b < ¢

de la catégorie (2).
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Normalisation:
Le terme «, d’une inéquation y; < v; d'un systeme 5; peut étre

un atome, une variable ou une structure fib. ... b,)-

Soit par exemple le systeme a < any, & X < any,. L’élément de type any,
représente une partie quelconque de I'Univers de Herbrand. (L Univers de
Herbrand contient a). Supposons que I’interprétation de cette partic ne
contienne pas I'atome a. L’inéquation a < any, est donc impossible, et par
conséquent le systtme est a éliminer. Si cette interprétation contienne
_I'atome a alors I'inéquation a < any, est possible. La seule condition que

cette interprétation doit vérifier est qu’elle contienne I'atome a. La partie
de I'Univers de Herbrand formée seulement de la constante peut é€tre
solution, c’est la solution optimale. Pour avoir donc une plus grande
précision dans de tels systémes nous remplacons I’élément de type any, par
a, puisque seule la constante a peut étre solution. Nous obtenons alors le
systéme a < a & X < a. Nous remarquons que le membre droit de la seconde
inéquation est plus précis dans ce dernier syst¢éme que dans le précédent.

Le membre gauche d’une inéquation peut €tre une structure contenant
des variables. Soit par exemple I'inéquation fa. X) < f(a. b). Pour obtenir le
domaine de la variable X, nous décomposons puis nous normalisons ce
systéme. Nous obtenons alors le systéme a < a & X < b. Supposons que le
membre droit de I’inéquation soit any,. Cet élément de type représente une
partie quelconque de 1I'Univers de Herbrand. Cette partie peut €tre séparée
en deux classes: les termes constants ayant la forme f(any,. any;) et les
termes constants n’ayant pas cette forme c'est-a-dire ayant un foncteur
et/ou une arité différent(s). Tous les termes constants appartenant a la
seconde classe ne peuvent pas étre solutions puisque leur interprétation ne
peut en aucun cas contenir des termes constants ayant comme foncteur f et
comme arité 2. Nous remplacons donc any, par f(any,. any,).

Exemples: 1) Normaliser les deux systemes suivants:
[]SanyO&XSzmyO—M]S[]& X <]
f(a,Y)SanyO&XSanyO - aSanyl&YSuny,&XSI’(anyl.any,) — asa& Y<any,& X<f(a.any,)

2) Normalisons les systémes d’inéquations des exemples que nous
déroulons. Pour le premier systéme, nous avons une inéquation ayant
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comme membre gauche une structure. La normalisation du premier
systeme donne le nouveau systéme,
f(a) < f(any,) & X < f(any,) puis a<any, & X < f(any,) puis a<a & X<fa)

Le systeme (2) reste inchangé c’est-a-dire  Y<a&b<b.

Pour obtenir donc une plus grande précision des types inférés lorsque
t, est un atome et obtenir les types des variables apparaissant dans t,
lorsque t, est une structure, nous normalisons les systtmes d’inéquations,
en éliminant toujours les systémes ‘impossibles. Pour normaliser un
systeme d’inéquations nous utilisons les reégles suivantes (en interprétation
ensembliste):

Soit une inéquationt, <.
* Si (; est une variable alors I'inéquation (S l'i reste inchangée.
* Si t’i = t'“ + ..+ (.ik alors normaliser L < !.ij pour j=1k. (t)
Appliquer I'opération d’union + aux inéquations résultats.
Si une inéquation a un membre droit = & alors t, < Q.
*Si t’i=r! (t'“+...+t‘ik) alors normaliser tiSl‘ij pour j=1k. En remplacant r par (t1)
t'“+...+l'ik chaque fois que c’est nécessaire en
renommant les any..
Appliquer I’opération d’union + aux inéquations résultats.
Si une inéquation a un membre droit = @ alors < a.
* Si t; est un atome a alors:
Si l’i = :myj alors nous remplacons toutes les occurrences de anyj par I'atome a (*)
Sinon Si L, € I(t'i) alors I'inéquation reste inchangée.
Sinon impossible. L'inéquation devient t, < .
*Si {; est une structure f(bI s bn) alors:
Si t'i = f(a]. an) alors normaliser les inéquations bi < a, i=l,n.
Si une inéquation est b, < O alors < Q.
Si t'; est an'yj alors remplacer any, par f(any,,...any ) dans ce sysieme. (**)
normaliser bk < any, k=1.n.
Sinon impossible. L inéquation devient 1, < %)

Remarque: Si dans un systéme, une inéquation a la forme , <@ alors ce
systeme est impossible.
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Dans la forme (1), la normalisation est appliquée aux éléments de la
disjonction dont chacun correspond a une combinaison d’appel possible.

Dans la forme (1), la normalisation est appliquée aussi a chaque
élément de la disjonction en remplacant le symbole de récursion r par toute
I’expression (éventuellement aprés renommage des anyi). Le seul cas ou le
renommage d’un any, n’est pas effectué (nous gardons le méme nom du any;)
est celui ol il n’apparait dans la partie droite d’'une inéquation que sous la
forme de r ! (... any; . + 1+ .). Dans ce cas la récursion assure la liaison des
mémes noms de variables.

Dans la regle (*), le remplacement de any, par I’atome est correct
puisque seule la partie de 1'Univers de Herbrand formée de I’atome t, peut
étre solution. Tous les autres termes constants sont des situations d’échec.

Dans la regle (**) le remplacement de any; par f(any,. ... any ) est correct
puisque seuls les termes constants de la forme f(o,. ... o)) peuvent é€tre
solution. Les interprétations de tous les autres éléments de type n’ayant pas
la forme de f(a,. ... a ). ne peuvent en aucun contenir des termes constants
qui sont instances de f(b,. ... b ).

Un remplacement d’un any; par dans un élément de type récursif
rl(y +.any; .+ ) donne thatt 4 Tl oany) ) sauf dans le cas ou any;
n’apparait dans le membre droit d’une inéquation que sous la forme
rl(.anyg 4 e auquel cas le remplacement donne r ! (..t.. + 1+ ..).

Inéquations productives et inéquations contraintes:

Apres normalisation, le terme 1, d’une inéquation t, <t; est un atome ou
une variable (variable de type ou variable n’apparaissant que dans le corps
de la clause). Les t, sont les termes syntaxiques du corps de la clause.
Seules les variables de type sont utilisées directement dans le calcul du
type de la téte. Les variables n’apparaissant que dans le corps de la clause
sont utilisées éventuellement pour augmenter la précision des types inférés.
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C’est pourquoi nous séparons les inéquations de chaque systeme en
deux classes: Inéquations productives et Inéquations contraintes.
- La classe des inéquations productives est formée des inéquations dont les
membres gauches sont des variables de type (variables apparaissant dans la
téte et dans le corps de la clause).
- La classe des inéquations contraintes est formée du reste des inéquations
(le membre gauche est un atome ou une variable n’apparaissant que dans le
corps de la cl_ause).

Exemple: Pour les exemples que nous déroulons, nous obtenons:

Inéquations productives inéquations contraintes
Pourp: X <f(a) asa
Pourq: Y=<a b<b

Vérification de la classe d’inéquations contraintes

Nous vérifions pour chaque syst¢me la possibilité ou non de sa classe
d’inéquations contraintes. Cette classe peut étre formée de deux catégories
d’inéquations:

- Inéquations de la forme a <t;. Nous vérifions si I'atome a e I(t").

- Inéquations ayant une méme variable dans leurs membres gauches. Si
nous avons n inéquations X < t, (i=1.n) avec n > 1, alors nous vérifions si
I’intersection 1) Nl est vide ou non. Si pour une variable Y, n=1
alors nous éliminons cette inéquation (Y est une variable indéfinie).

Si une classe d’inéquations contraintes est possible alors nous prenons
la classe d’inéquations productives correspondante comme solution, sinon
nous éliminons le systtme correspondant. La classe d’inéquations
contraintes est impossible si elle contient une inéquation de la forme:

-asy eta ¢1t)- L’interprétation de {; ne peut pas contenir |’atome a.

- X< & L& X <oetla) NNl = @ avec n>l. Ceci correspond a
I’impossiblité de trouver au moins un terme constant en commun aux
interprétations des types de la variable dans ses différentes occurrences.
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Exemple:

Pour I’exemple que nous déroulons, nous remarquons que les deux
classes des deux systémes sont possibles et donc les deux classes des
inéquations productives sont des solutions.

Opération d’union et solutions maximales:

Apres la séparation des inéquations en deux classes et élimination des
systémes impossibles, nous obtenons m classes d’inéquations productives a
n inéquations chacune. Les membres gauches des inéquations sont les
mémes pour toutes ces classes et correspondent aux variables de type des
termes syntaxiques du corps de la clause. Nous appliquons I'opération
d’union aux jé“"es inéquations de ces m classes pour j=1.n. Nous prenons
ensuite les solutions maximales.

+ . + .+ -

< < <
Xn_tzn Xn_tmn Xn_tln+12n+...+t

X' S'II“2| +..‘+lm‘

mn

Cette opération d'union est correcte car si la valeur prise par X
appartient a Iy alors cette valeur appartient toujours a I(t;; + ... + t; ) (voir
définition de I'interprétation), et grice aussi 2 la propriété de |'intersection

" d’ensemble suivante:

Propriété: L'ensemble I, + ..+t D Nl +..+ t,c) contient toujours
I’ensemble I¢t, ) N o 0K UL O O AT ).

La solution maximale pour chaque inéquation est prise comme étant

X.=t,. ...+t .. i=ln.
i~ Tl mi
Nous obtenons m solutions maximales. Dans le cas ou une variable
de type apparait dans plusieurs occurrences dans le corps de la clause
alors elle a des solutions maximales multiples.
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Exemple: Pour les exemples que nous déroulons, I'application de
I’opération d’union donne comme solutions maximales:

Pour p: X=fa)

Pour ¢ Y=a

Remplacement des variables de type.

Nous remplagons les variables de type des membres droits des
€quations de type par leurs solutions maximales. Soit 1I'équation de type
T, = w(X) contenant une variable de type X, dans son membre droit.
Supposons que cette variable ait n solutions maximales X, = tjj pour j=l.n.
Nous produisons alors n équations de type

Tha = W) pour j=I.n.

Nous appliquons ce remplacement pour toutes les variables de type
apparaissant dans le membre droit d’une équation de type. A la fin de ces
remplacements nous aurons k équations de type résolues pour une
composante de type Tij

Exemple: Pour les exemples que nous déroulons, nous obtenons:
Pour p: T, = fany,. f(a)
Pourq: T, =a

3.4.1.4. Résolution finale des équations de type

Une équation de type obtenue apres le remplacement des variables de
type est de la forme:
Tij = Exp .
Exp = alome/amyi/ll +..+ tn/r ! (ll +..+ tn)/f(Exp )

Nous avons dit au paragraphe 3.2.2 qu’une équation de type est résolue
lorsque son membre droit est un élément de type. C’est le cas des
équations de type obtenues, donc toutes ces équations de type sont
résolues. Pour obtenir I'équation de type unique d’une composante de type
lorsque celle-ci a des solutions multiples, nous calculons les intersections
des membres droits de ses équations. Ce qui revient a faire I’intersection

des éléments de type.
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Intersection:

L’intersection des interprétations de deux éléments de type est
calculée utilisant les regles commutatives suivantes (en interprétation
ensembliste):

* any, N anyj = any, .
*tNany, =t pour tout t terme constant.
*tntl TR L AR I A Rl VI P Al
* f(tl, tn) N g(l’| ..... t’m) = si f=g et n=m alors répéter (i=1.n) ui=li N l‘i
si un "j = alors @
sinon fay. .. u)
sinon &

* atome, M atome, = { si atome, =atome, alors atome sinon O }.

Dans le cas out=r! (t) +.t fO) ++ ) et =1l (), I’intersection de I()
avec I(t') revient a faire I(t,) N U+ 1(1y) ~ 1) + .. + 1) 0 KE) + (1) N I(f(), en
remplagant le symbole r par I'expression t; + ... + f(r) + .. + ¢ a chaque fois
que c’est nécessaire et en mémorisant a chaque fois le couple (. r). Pour
éviter éventuellement un remplacement infini de r par son expression, nous
vérifions a chaque remplacement lors du calcul de I'intersection t N r, si le
couple (1, r) est mémorisé ou non. S’il est mémorisé alors r n t = @. Sinon
nous mémorisons le couple (. r) et nous remplacons le symbole r par son
expression.

Exemples:
anr!'(b+nN=09
S(S(ON N r ! (0 + s5(r) = s(s(O0)).

Dans le cas ou les deux éléments de type sont récursifs de la forme

Il e () e ) ey T+ p(ry) o+ ), alors I’intersection est
calculée de la maniere suivante: Nous mémorisons I’ensemble (ry. 1yl Nous
calculons les intersections t, N r; pour i=ln et j=l.m en utilisant les regles
commutatives précédentes. Il reste le cas f(r)) N (') + .. + gry) + .. + 0 ) (et
gr)) Nty + o+ fr) + o+ ) respectivement). Les intersections des
interprétations de f(r,) (g(r,) respectivement) avec t, (; respectivement) pour
i=l.m (i=1.n respectivement) sont calculées de la méme maniére que le cas
précédent. Il nous reste le cas I(f(r)) N lg(r,)).
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Nous calculons cette intersection en utilisant les régles commutatives
précédentes, mais avant de remplacer r, et r, simultanément par leurs
expressions respectives, nous vérifions si I’ensemble (r|. 1)) est mémorisé
ou non. S’il est mémorisé alors nous ne remplacons pas r, etr, par leurs
expressions, nous avons dans ce cas une récursion ri, dans I’intersection
résultat de r; ! (.) nry ! (). S’il n’est pas mémorisé alors nous remplagons
ces deux symboles par leurs expressions respectives, nous mémorisons
I’ensemble (ry.r,) €t nous continuons le calcul de I’intersection.

Cette mémorisation est effectuée pour éviter au calcul d’intersection de
boucler. Il se peut que I’ensemble intersection des interprétations des deux
éléments de type récursifs, soit un ensemble infini.

Exemple: i¢r) ! 0 +sr) 0 I(ry ! (S(0) + 5(5(rp))) = 1y5 ! (S(0) + 5(5(r ).

Pour les exemples que nous déroulons, chaque composante de type n’a
qu’une seule équation et donc nous ne calculons pas d’intersection.

Simplification:

Chaque composante de type a une équation dont le membre
droit est le type de I'argument correspondant. Nous appliquons des
simplifications élémentaires a ces résultats. Les simplifications effectuées
sont les suivantes:

* h+o+ any, + ..t = any,

n

* = . . . .
ll+...+li+...+lj_|+li+[j+l +...+ln ll+...+ll+...+lj_l+lj+l+...+ln

3.4.1.5. Exemple d’inférence de type

Soit la clause a un seul but a 3 définitions
pe(V.a). X. fIX.Y):-q(a. X. b. Z1. f(X.Y). ZI1). Supposons que le type de ¢ soit
donné par:
q( any,. any,. b. f(any3.any4). any,. any2) ou
q( anyg. a. anys. c. fle.f). c) ou
q(a, b, b, c. f(bd). c)
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* Nous produisons les équations de type pour la téte de la clause:
TIl = g(any().a)
Ty =X
T.” = f(X.Y)
ou X, Y sont les variables de type.

* Les simulations de |’unification et de tous les appels possibles donnent:
asany, & XSanyI & bsb & ZISf(any3.any4) & f(X.Y)Sany2 & ZlSanyz (1) ou
asany, & X<a &bSany5&2|Sc & (X.Y)<f(e.) & Zl<c (2)ou
a<a & Xs<b & bsb & Zlsc & fX.Y)Sfbd) & Zi<c 3

* Le premier filtrage n’élimine aucun systeme.

* Nous normalisons ces systemes d’inéquations et nous obtenons:

a<a & X<a & b<b & lef(any3.any4) & XSany7 & Y<anyg & lef(any7.any8) (1) ou
a<a & X<a & b<a & ZI<c & X<e & Y<f & Zl<c (2) ou
asa & X<b & b<b & ZI<c & X<b & Y<d & Zl<c 3

Le systéme (2) est impossible car il contient I'inéquation b < a.

* Nous séparons les inéquations de chaque systeme (1) et (3) en classe
d’inéquations productives et classe d’inéquations contraintes (X et Y sont
les variables de type):

Inéquations productives Inéquations contraintes
X<a& XSany7 & YSany8 a<a & b<sb & lef(any}.any“) & lef(any7.any8) (n
X<b& X<b& Y<d a<a&b<b&Z7ZI<c&Zl<c 3)

* En vérifiant les classes d’inéquations contraintes, les deux classes des
deux systemes (1) et (3) sont possibles.

* Nous appliquons I'opération d'union + aux classes d’inéquations
productives des systémes (1) et (3) et nous obtenons comme solutions
maximales:

X=a+b

X= any- + b

Y=any8+d
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* Nous remplagons ces solutions maximales dans les équations de type. La
variable X a deux solutions et donc nous produisons deux équations pour
chaque €quation de type contenant cette variable dans son membre droit.
Nous produisons deux équations pour chacune des équations de type

Ty =X et Ty =f(X. ).

T = glany.a)
T7I =a+b
T’l = any, + b

T“ = f(a+b, any8+d)
T3l = f(any7+b. any8+d)

* Les composantes de type T, €t Ty, ont des équations multiples. Nous
calculons les intersections des interprétations de leurs membres droits:

T2I =a+b+b

T?l = f(a+b+b, any9+d+d+d)
* et donc (aprés simplification)

Tl 1= g(a"yo- a)

T2 | =a+b

T3 | = f(a+b, any9+d) = f(a+b,anym)
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3.4.2. Cas général.

Nous passons maintenant au cas général ou le nombre de buts du corps
de la clause est n > 1. Nous déterminons les équations de type de la téte de
la clause, nous produisons les inéquations pour chaque but, nous effectuons
un filtrage et nous normalisons les systemes d’inéquations pour chaque but
comme au cas précédent. Pour chaque but p, ayant n, systémes, nous
obtenons donc I'expression: SS; =s, ous, ou..ous .

i .
Pour les m buts du corps de la clause, nous obtenons I'expression:
SSl & 582 & .. & SSm
Eclatement de ou et de &

Nous effectuons I’éclatement de ou et de &. Si nous avons une disjonc-
tion de k; systemes normalisés s:i =1k, pour le but p, alors I’éclatement
donne Tk, i=1.n (produit des k;) nouveaux systemes d’inéquations. Tous ces
systtmes ont les mémes membres gauches de leurs inéquations
correspondant aux termes syntaxiques du corps de la clause. L’arité d’un
systéme issu de I'éclatement est égale a la somme des arités des systemes
des p;- L’éclatement se fait de la maniere suivante:

U ) Jn . .
ous, & ous” & .. & oug pourj. = 1. k;eti=l.n
- (sl Ky R 2 _kn _
= (sl ou...ou s, ) & ... & (sn ous ou..ous. ) =
j j j k k k
(s: & sé & ... & sr") ou ... ou ( sll & 522 & .. & snn) ou ... ou (s‘.ll & 522 & .. & sn“

. \ j‘ by
en renommant les any, & chaque passage d’un systeme si' a un autre. Ce
renommage correspond au renommage des variables en Prolog a chaque
passage d’une clause a une autre.

En Prolog nous renommons toutes les variables (apparaissant dans la
téte seulement, dans le corps sculement ou dans la téte et dans le corps
simultanément). Seules les variables apparaissant dans la téte de la clause
seulement ayant le type any,, apparaissent dans les éléments de type inférés.
Une variable de type est remplacée par son type ce qui revient a renommer
les any, de ce type. Les variables n’apparaissant que dans le corps de la
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clause ne sont utilisées que pour le calcul des intersections des
interprétations des membres droits de leurs inéquations. A chaque passage
d’une clause a une autre il faut donc renommer les any..

Second filtrage: _

Nous effectuons le second filtrage sur les systemes ss,
obtenus. Ce second filtrage est effectué pour.détecter les situations d’échec
produites lors de la présence d’une méme variable dans deux buts.

Nous séparons les inéquations des systeme ss, obtenus en classe
d’inéquations productives et classe d’inéquations contraintes, nous vérifions
les classes d’inéquations contraintes en eliminant les systemes
éventuellement impossibles, nous appliquons [’opération d’union aux
classes d’inéquations productives, nous prenons les solutions maximales,
nous remplagons dans les équations de type les variables de type par ces
solutions maximales, nous calculons les intersections puis nous simplifions,
comme au paragraphe précédent. Nous obtenons ainsi le type du prédicat p.

Bilan: Pour généraliser nous avons introduit la notion d’éclatement de ou et
de &, puis I'application du filtrage une seconde fois.

Exemple d’inférence de type

Soit la clause p(X.Y.f(V.X):-q(X, Z. b), (Z, Y. c). Supposons que les types
de g et r soient donnés par:
ql(a+|‘. d, any, +e) ou
qz(c+f. any, + g, any, + ) ou

q3(f. any,. ).

rl(b. anys. anys). ou
r,(b. d. ¢)

* Les équations de type sont:
TII =X
Ty =Y
T3| = f(any(,. X)
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* Apres production , élimination des systémes éventuellement impossibles
et normalisation des inéquations comme au paragraphe précédent, nous
obtenons les systémes d’inéquations suivants:
pour g (X<a+f& Z<d & b<bt+te ou X <e+f& Z <b+g & b < b+f)
pour r (Z<b& Y<c&c<c ou Z<b& Y<d&c<c)

* Nous éclatons les deux opérations + et &, et nous obtenons:
(X<atf&Z<d&b<bte & Z<sb&Y<c&c<c) ()
(X<a+f& Z<d&b<b+te & Z<b&Y<d&c<c) (2
(X<e+f & Z<btg&b<b+f & Z<b& Y<c&c<c) (3
(X<e+f& Z<b+g&b<b+f & Z<b& Y<d&c<c) )

* L’application du filtrage une seconde fois entraine que les systemes (1) et
(2) sont impossibles. ((d)NIb)=) dans Z<d & Z<b.

* Nous séparons les inéquations des systtmes restants en classe
d’inéquations productives et classe d’inéquations contraintes.

Inéquations productives Inéquations contraintes
X<e+f & Y<c Z<b+g& b<b+f&Z<b&c<c 3)
X<e+f & Y<d Z<btg&b<b+f&Z<b&c<c 4)

* Nous vérifions que les classes d'inéquations contraintes sont possibles.
Les classes d’inéquations productives des systemes (3) et (4) sont donc
solutions.

* Nous appliquons 1'opération d’union + a ces deux classes, nous prenons
les solutions maximales et nous obtenons:
X = e+f+e+f
Y=c+d
* Nous remplacons ces variables de type dans les équations de type puis
nous simplifions (pas de calcul d’intersection):
T
TZI =Y=c+d

=X=e+f+e+l=e+f

T3| = f(an_v(,. e+f+e+f) = f(any(). e+
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Bilan général:

Connaissant le type des buts du corps d’une clause p:-..., nous
avons déterminé le type de la téte p. Ce type peut €tre a son tour utilisé
pour calculer le type d’un prédicat qui appelle p (exemple q :- ..p..).

3.4.3. Utilisation des types déja calculés

Si une composante de type T d’un argument, avant le calcul de
I’intersection des interprétations des membres droits de ses équations de
type, a des équations multiples T;j=t Pour k=I.n contenant des any, alors lors
de la génération des inéquations (a I'appel de p), nous produisons
I’inéquation (pour cet argument):

X<y & .. &,
Lors du filtrage et de la normalisation cette inéquation est équivalente a:

X< &Xsty . &Xs,

Lors de I'application de I’opération d’union + aux classes d’inéquations
productives, si une inéquation de la i¥™® classe d’inéquations productives
parmi les X <, est donnée par

X<d & .. &d,
alors nous obtenons n solutions maximales, données par

X=t +..+t  +d+t , +.. 4+ pourj-lLn.

1 o
Nous exploitons combinatoirement les résultats.

Si les membres droits des équations de type avant |’intersection ne
contiennent pas de any, alors c’est le résultat s du calcul de I'intersection
simplifié qui est utilis¢ comme type. Nous produisons alors X < S.

Cette distinction est faite afin de garantir la propagation des nouvelles
formes éventuelles des any..

Nous pouvons maintenant déterminer le type des prédicats dans le cas
ou nous n'avons pas d appels récursifs. Nous présenterons dans le prochain
paragraphe le cas ou nous avons des appels récursifs.
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3.5. Clauses a corps incomplétement typé.

Nous passons maintenant au cas ou les buts du corps d’une clause sont
incomplétement typés. Soit I’exemple suivant:

p-
P:-q
q:-r
r:-p

Pour calculer le type de p il faut déterminer le type de q. Pour déterminer le
type de q il faut déterminer celui de r. Pour déterminer le type de r il faut
déterminer celui de p que nous sommes en train de calculer, et qui est
inconnu. Ceci correspond au cas olt nous avons au moins un appel récursif.

Lors de I'inférence du type du prédicat p et au moment de I'unification
du but du corps de la derniére clause, nous supposons que le type de p est
connu et est donné par les composantes de type de la seconde clause. Nous
pouvons alors produire le systtme d’inéquation correspondant a
I'unification du but p de la derniere clause avec la téte de la seconde clause.
Nous arrétons ainsi |'itération. C’est le traitement spécial des appels
récursifs. Nous effectuons le méme traitement que précédemment en util-
isant toutes les notions introduites dans le cas précédent. Les opérations
telles que normalisation, vérification de la classe d’inéquations contraintes,
résolution des équations de type etc, sont éventuellement élargies au fur et
a4 mesure de nos besoins.

Nous introduisons de nouvelles notions telles que: traitement d’appels
récursifs, hypothéses, contraintes, décomposition.

Nous commencons par le cas simple de récursivité (directe, ou plate).
Nous passerons ensuite au cas ol la récursion est indirecte.

3.5.1. Récursion simple (ou plate).

Nous présentons d'abord le cas ot la récursion ne se fait qu’une seule
fois dans le corps de la clause. Nous généralisons ensuite au cas ot I'appel
récursif se répete dans le corps de la clause.



3.5.1.1. Les équations de type.

La récursion en général dans ce cas se fait de la maniére suivante:
P@aj...a )i-.... pt...t)..... Supposons que les composantes de type de cette
clause soient données par < Tyje oo Tyj > Nous produisons les équations de
type de la téte de la clause comme aux paragraphes précédents. Elles sont
de la forme Tjj = 4 i=l.m ou les variables n’apparaissant que dans la téte de

la clause sont remplacées par des any, .

3.5.1.2. Unification de type

Exemple: Soit I’exemple suivant
entier(0).
entier(s(X)):-entier(X).
Les composantes de type sont produites de la méme maniére qu’aux
paragraphes précédents, et sont données par:
T =0
le = §(X)
ou X est une variable de type qu'il faut remplacer par son type
obtenu apres traitement du corps de la seconde clause. La production
des inéquations se fait de la maniére suivante:

* Unification de entier(X) avec sa premiére clause donne: X < 0.

* Unification de entier(X) avec sa seconde clause donne: X < s(X')

ou X' est une variable de type; nous sommes en train de déterminer le
type de son prédicat (s(X) = s(X") 2 un renommage des variables pres). Or,
que constatons-nous? le membre droit de 1’inéquation, s(X'), peut étre rem-
placé par T,,, puisque I'on a justement T,, = s(X). La composante de type du
membre droit de I'inéquation sera remplacé lors de la résolution des
€aqutions de type par un symbole de récursion. Nous renommons les any, a
chaque remplacement d’un symbole de récusion par son expression, ce qui
correspond au renommage des variables de s(X) pour avoir s(X’). D’ou le
traitement spécial des appels récursifs: lors de la production des
inéquations d’une clause j, remplacer X < aj par X < T,.

Cette nouvelle inéquation a la méme sémantique que la précédente: la
valeur prise par i, appartient a I'interprétation de T
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Dans de telles clauses, nous supposons que le type de ce but est connu
c’est-a-dire qu’il aurait pu étre calculé précédemment. Les types inférés
seront sous une forme récursive. Le renommage des variables de a, (pour
avoir %)) correspond au renommage des any, s’effectuant lors du remplace-
ment du symbole de récursion r parr! (t + .. + () + ... + 1) dans ().

En traitant de maniere particuliere les appels récursifs, nous obtenons
des inéquations de la forme L, <, avec:
C_, \ . . , ' . .
U'; = atome / iy, /t IR NS S )/T‘kJ / f(t oo t))

Bilan 1:

Nous avons introduit une nouvelle notion qui est le traitement
spécial des appels récursifs. Cette introduction implique la possibilité
d"avoir des composantes de type dans les membres droits des inéquations.

3.5.1.3. Transformations des inéquations

Nous effectuons ensuite un filtrage comme aux cas précédents, sauf
que dans une inéquation i, < v'; contenant une composante de type dans le
membre droit, nous ne pouvons rien affirmer actuellement sur
I"impossibilité ou non du systéme.

Normalisation:

Unc fois les systemes d’inéquations produits et filtrés, nous
les normalisons en utilisant la technique de normalisation précédemment
décrite. Le seul cas nouveau est celui olt nous avons une inéquation de la

<T.. a<T...
forme f(b,...b ) < T;jouas Tij

Exemple (1): Soit I’exemple suivant:
p(K).
p(X) :- p(f(X)).
Les équations de type sont produites de la méme maniére que
précédemment et sont données par: )
Tl | = any,

Tip=X
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Les inéquations produites pour la seconde clause sont données par
(apres application du traitement special des appels récursifs):
f(X) < any | ou f(X) < le
. Comment normaliser le second systeme alors que le domaine de T,,
est inconnu actuellement?

Dans ce cas nous introduisons une nouvelle notion: la notion
d’ hypothése. Une hypothese est de la forme T, = {1/ f(..1. .)€ (T - En
utilisant cette notion d’hypotheése nous pouvons alors normaliser cette
catégorie d’inéquations.

Pour notre exemple précédent, nous trouvons:
X <fany,) ou XsST' avecT ={t/f()e KT, )

En ayant a normaliser f(b . ... b ) < T,; nous normalisons les inéquations
b <T,avec T ={ t/f.. .. ... )€ I(Ty;) | comme variable d’hypothese
pour i=l.n. Si de nouveau nous avons a normaliser une inéquation de la
forme fb). ... b) < T, (ou T, est une variable d’hypothese) alors nous
normalisons les inéquations bj < T'J. avec T‘j = U/ e e ) € I(TY) ).

Ces hypotheéses seront prises en compte dés que c’est nécessaire, en
utilisant une nouvelle notion: la décomposition que nous allons introduire

plus loin.

Bilan 2: Nous avons élargie la fonction de Normalisation. Nous avons
introduit la notion d hypothése et la notion de décomposition. Cette
derniere sera présentée en détail plus loin.

La séparation des inéquations en classe d’inéquations productives et classe
d’inéquations contraintes s'effectue comme dans le paragraphe précédent.

Vérification des classes d’inéquations contraintes:

Exemple (2): Soit I'exemple suivant:
p(K. K).
pX. YY) - (X, Z). p(Z.Y).
g(a.b)
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Les équations de type pour les deux premieres clauses sont
produites de la méme maniere que précédemment donnant:

Ty =any,
Ty =any,
T, , =X

12
T,, =Y ouX.Y sont des variables de type.

Les inéquations produites sont (apres traitement des appels récursifs):
XSa&ZSb&ZSanyl & YSany' ou XSa&ZSb&ZSTIz&YST22

Apres fiitrage, normalisation et séparation des inéquations en classe
d’inéquations productives et classe d'inéquations contraintes, nous
obtenons:

équations productives Inéquations contraintes
XSa&YSanyI ZSb&ZSanyl
X<a&Y<T,, Z<b&Z<T,

Dans la vérification des classes d’inéquations contraintes, la classe du
premier systeme est vérifiée de la méme maniere que précédemment. Dans
la vérification de la classe du second systeme, nous ne pouvons pas
calculer I’intersection {b} n I(T,,) puisque I’interprétation de la composante
de type T , n’est pas connue actuellement.

Nous vérifions donc les classes d’inéquations contraintes comme dans
les cas précédents, sauf que les cas suivants peuvent se présenter:

- Cas ou nous avons une inéquation de la forme a <t oit le membre droit t
contient une composante de type T et/ou une variable d’hypothese T,
Dans ce cas I(t) n'est pas connu actuellement, par conséquent nous ne

pouvons pas décider éventuellement si I’atome a appartient a cette
interprétation ou non.

- Cas ol nous avons des inéquations de la forme X <t & ... & X <t ol des
membres droits . j=1.2... contiennent des composantes de type T, et/ou
des variables d’hypothese T' . Dans ce cas nous ne pouvons pas calculer
les intersections des interprétations des membres droits de ces
inéquations.
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Dans de telles situations, nous vérifions les inéquations de la classe
d’inéquations contraintes qui ne sont pas des deux catégories précédentes et
nous introduisons une nouvelle notion: la notion de contrainte. Nous dis-
ons que les inéquations restantes de la classe d’inéquations contraintes
forment une contrainte C.. Celle-ci sera vérifiée aprés la détermination des
expressions de type et/ou des variables d’hypothese.

Les inéquations de la classe d’inéquations productives sont donc
solutions sous la contrainte Cje Si cette contrainte est vraie alors les
inéquations de la classe d’inéquations productives sont solutions. Une
inéquation X <t de la classe d’inéquations productives devient alors X < NG
(1t sous la contrainte Cj).

Bilan 3: Nous avons introduit la notion de contrainte lors de la vérification
de la classe d’inéquations contraintes.

Les variables membres gauches des ™ inéquations j=1.n sont les

mémes respectivement dans toutes les classes d’inéquations productives.
Elles correspondent aux variables de type des termes syntaxiques du but
d’appel. Nous appliquons I’opération d'union + aux ™ inéquations X < 4
des n classes d’inéquations productives et nous obtenons X < t; + .. + 1.
Cette application est faite comme au paragraphe précédent sauf qu’un i

peut €tre sous une contrainte C, .

Nous prenons les solutions maximales et nous obtenons X = A
Pour une méme variable nous pouvons avoir une définition multiple.

Nous avons des équations de type de la forme Tjj = w(X) contenant des
variables de type X a remplacer par leurs solutions maximales. Nous
remplagons ces variables de type par ces solutions maximales comme au
cas précédent. Nous produisons autant d'équations de type Tjj = v qu’il y
a de solutions maximales X = 1. pour la variable de type X appartenant au
membre droit de I’équation Tij = y(X). ‘Nous appliquons ce traitement a
toutes les variables de type de w(X).

Pour chaque composante de type nous obtenons k équations T,; =t pour
r=1k contenant des composantes de type T et/ou des variables d’hypotheses
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T, dans les membres droits. .

t, = atome / any; / o+ +ty [e1(.)/ Tkl /T'i / f(li )
Ces €quations de type contiennent des composantes de type et/ou des vari-
ables d’hypothése dans leurs membres droits et ne sont donc pas encore
résolues.

3.5.1.4. Résolution des équations de type

Une équation de type a la forme:
T} = Y avec:
t, = atome / anyr/t] M /r1(.) /Trl /T r / f(ll. lm)
Remarque: L’élément t, peut étre éventuellement sous une contrainte C»
auquel cas le résultat de la résolution de , sera sous cette contrainte C;:

Le but de la résolution est maintenant d’éliminer les composantes de
type et/ou les variables d’hypothése des membres droits des équations de

type.

C’est au niveau de cette résolution qu’apparaissent les récursions dans
les éléments de type. En ayant une équation de la forme T.. = W(T,), nous
remplacons la composante de type de droite T;; par le symbolje de récursion
r. Nous obtenons un élément de type récursif de la forme r ! y(r) comme
membre droit de cette équation de type.

Si une composante de type T, apparait dans le membre droit de
I'équation de type Tij = W(Typ alors nous vérifions si nous sommes en train
de calculer son expression. Si oui nous avons alors une récursion a ce
niveau (nous remplacons T, par le symbole de recursion r), sinon nous
renommons les any, de T, et nous résolvons ses équations de type. En ayant
m solutions S_r=1.m pour cette composante de type Ty > Nous produisons m
équations Tjj = W(Sp r=1.m pour I'équation de type Tij = W(Typ-

Si le membre droit d’une équation de type Ty = v contient une vari-
able d’hypothese T°_alors nous cherchons ses domaines par décomposition.
Si la décomposition donne k solutions t. alors nous produisons k équations
rij = W() pour r=1 k.
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A la fin de la résolution des équations de type, leurs membres droits
sont des éléments de type et ces équations sont donc résolues.

Bilan 4: Nous avons élargi la notion de résolution des équations de type.
Nous obtenons des éléments de type récursifs.

Décomposition:

Soit une variable d’hypothese T =1t/f.t.)e '(Tij) ). Pour
avoir le domaine de cette variable d’hypothese T', nous décomposons
chaque membre droit de I'équation de type T = (en interpétation ensem-
bliste) avec f(.... t. ...). Ce qui revient a calculer les éléments t. Pour que cette
détermination ne boucle pas (dans le cas des expressions récursives), nous
ajoutons un test de circularité indiquant si une décomposition a déja été
rencontrée auparavant. Si c’est le cas, nous prenons la solution maximale
any.. Une plus grande précision peut étre obtenue en explorant a fond cette
décomposition, ceci fera 1'objet d'une amélioration envisageable du
systeme.

Cette décomposition se fait suivant la nature de t.
- Si ti =a; +o.ota, alors décomposer f(.... . ...) avec a, pour i=1,n.
- Si li=r!(al +.+a) alors décomposer f(.... . ...) avec a; en remplacant r par
r! (a, + .. + an) chaque fois que c’cst nécéssaire
en renommant les any;.
- Si t, = atome alors .
- Si t, = any, alors t = unyj.
- Si li = g(.... t". ...) alors si méme foncteur et méme arité de f et g alors t=t".
sinon O.
- Si-ti = Tkl alors si nous sommes passé par cette décomposition
alors t=anyj (circularité - solution maximale).
sinon mémorisation de cette décomposition et
renommer les any, des Tij =t Tij =1t
décomposition de f(.... t. ...) avec t’
- Si L= T’j variable d"hypoth¢se alors mémoriser cetle hypothése.
la décomposer pour avoir ses domaines.

Décomposer ses résultats avec f(.... 1. ...).
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Remarque: Un élément de t, peut €tre sous une contrainte C auquel cas les
résultats de la décomposition seront pris sous cette contrainte.

Exemple: Dans I'exemple (1) précédent, I'application de I'opération
d’union + donne comme solution maximale:
X = f(anyz) + T'l avec T'I ={t/f(t)e I(le)}
Le remplacement de X dans la seconde équation de type donne:
le = f(unyz) + T'I

La résolution de cette équation de type utilise 1'algorithme de
décomposition pour avoir le domaine de la variable d’hypothése T
L."application de I'algorithme de décomposition donne:

T'I = any, +any,

ol any, provient de la décomposition de any, avec f(1) et any, est la
solution maximale prise lors du succes du test de circularité de
I"algorithme.

Bilan 5: Nous avons introduit la notion de décomposition pour obtenir les
domaines (éventuellement multiples) d’une variable d'hypothése.

Vérification des contraintes:

Lors de la séparation des inéquations d'un systtme en classe
d’inéquations productives et classe d'inéquations contraintes, nous avons
introduit la notion de contrainte. Une contrainte correspond a une classe
d’inéquations contraintes dont nous ne pouvions pas vérifier ses
inéquations car elles contenaient des composantes de type et/ou des vari-
ables d’hypothése dans leurs membres droits. Maintenant que ces
" composantes de type sont connues, nous pouvons vérifier ces contraintes.
Les éléments de type, membres droits des équations de type résolues sont
sous ces contraintes Cjr Nous avons deux catégories d’inéquations dans ces
contraintes:

ST WTT). Nous vérifions les contraintes de W(T; Ty puis nous vérifions
Stae l(\y(Tij.T'k)).

v

- Des inéquations de la forme X <1 & .. & X <1 et les , contiennent des
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contraintes. Nous vérifions les contraintes des membres droits de ces
inéquations puis nous calculons les intersections de leurs interprétations.

Pour que cette vérification ne boucle pas. nous ajoutons un test de cir-
cularité indiquant si une contrainte 3 démontrer a déja été rencontrée
auparavant. Si c’est la cas, alors nous prenons la solution maximale (qui
correspond a prendre I'élément de type sous cette derniere contrainte),
sinon nous la mémorisons et nous la vérifions.

Exemple
Dans I'exemple (2) précédent, nous avions une classe d’inéquations
contraintes donnée par: Z<b& Z<T,, et les deux équations de type
T22 = any, + Tzz(Cz) et le = a + 1.1-(-(‘,2) avec C2 =272 <b & Z < le.
L’application de I’algorithme de vérification des classes d’inéquations
contraintes entraine que C, est vraie (solution maximale prise lors du
succes du test de circularité de I’algorihtme)

Bilan 6: Nous avons introduit la notion de vérification de contraintes dans
le cas ou les' membres droits des inéquations de la classe d’inéquations
contraintes contiennent des composantes de type et/ou des variables
d’hypothese.

L’intersection des interprétations des membres droits de deux
équations de type résolues Ty=tetT=¢ revient a faire I'intersection de 1(1)
et 1t'). Cette intersection est calculée de la méme maniére qu’aux
paragraphes précédents.

La simplification est effectuée de la méme maniére qu’aux paragraphes
précédents.

3.5.1.5. Exemples

Exemple(1): Soit le programme suivant.
append(|]). K. K).
‘uppcnd(IXOLl. M. [XIN]) :- append(L. M. N).
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* Les équations de type du prédicat append sont:

T, =0
Ty = any,
T3l = any,
le = [anyllL].
Ty =

2= [anyllN]

oit L. M. N sont des variables de type qu'il faut remplacer par leurs
types obtenus apres traitement du corps de la seconde clause.

* Par application des simulations de ['unification et de tous les appels
possibles avec traitement spécial des appels récursifs, nous obtenons les
systemes d’inéquations suivants:

L<il] LSTI7
M <any, ou M<T,,
NSany2 NSTQ

* En normalisant les deux systemes, les inéquations restent inchangées.

* Fn séparant les inéquations en classe d’inéquations productives et classe
d mequatmns contraintes, nous remarquons que les classes d’inéquations
contraintes correspondant aux deux systémes sont vides (les trois variables
sont des variables de type). Les classes d’inéquations productives sont
donc sans contraintes.

* Nous appliquons [I'opération d'union + aux classes d’inéquations
productives (qui sont en fait les deux systeémes) et nous prenons les
solutions maximales, nous obtenons:

L=[}+ le
M =any, + T72
N = any, + T.;2

* Nous remplacons les variables de type par leurs solutions maximales
dans les équations de type. Chaque variable de type n'a qu'une seule
solution maximale:
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T, =0 qui est résolue.
T, = any, qui est résolue.
Ty, = anyq qui est résolue.
Ty =lany | [1+T,] a résoudre.
Tyy = any, + Ty, a résoudre.
T32 = [unyI | any, + T32 ] a résoudre.

* Aprées résolution des équations de type non résolues, nous trouvons:
T|2=r!([anyl IJ+rh
T‘)

-

T32 =r! (] any, I any, +1 D= [unyllanyzl

=r!(any2+r)

(08

* Nous n’avons pas de contraintes correspondant aux classes d’inéquations
contraintes (car ces derniéres sont vides).

* Nous ne calculons pas les intersections des interprétations des
composantes de type puisque chaque composante n’a qu’une seule
équation. '

Exemple (2). inférer le type du prédicat rev donné par le programme
suivant (utilisant le prédicat append):

rev((]. [D.

rev([AIB]. C) :- rev(B. D). append(D. [A]. C).

* Les équations de type sont données par:
Tl | =]
Ty =1
T, = [AIB]
Ty, =C
ol A, B.C sont des variables de type.

* Chaque but du corps de la seconde clause a deux définitions. Nous
obtenons 2 systemes d’inéquations pour chaque but qui sont (en appliquant
le traitement spécial des appels récursifs pour le but rev(B. D)):
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Pour rev B<(&D<[]) ou (B<T,&D<T,,)

Pour append (D <[] & [A] <anyy & C <any,)  ou
D<r! (| any | ]+ ])&[A]Sr!(any2+r)&CSr!([ any, Iany2+r])

* Nous normalisons ces systémes d’inéquations et nous obtenons:
B<L[J&D<[]) ou (BST',& DSTZZ)

D<) & ASany_.‘&[]S[]&CS[any3 D ou

M<r!( any I+ ) & ASr!(any4+r)&[]S[]&CSr!([ any | l[any4]+r])
Nous avons propagé la nouvelle forme (any] (respectivement [any4]) de any,
(respectivement de any,).

* L’éclatement ou et & (en renommant les any,) donne:
(H (B[] & D[] & D<[]& ASany3 &[(1<1& CS[any3])
(2) (BL[) & D[] & DSr!([anyl|[]+r])&ASr!(any4+r) & [I<]]) & CSr!([anyll[any4]+r]))
() (BSTIZ & DST22 & D[] & ASuny5 & (1€ & CS[anyS] )
(4)(B§T|2 & DST22 & DSr!([any7|l]+r]) & ASr!(any6+r) & [I€1] & CSr!([any7|[any6]+r]))

* En appliquant le filtrage une seconde fois, nous remarquons que le
syet‘me (2) est impossible (I(()) n I(r!(any, I[]+rD) = D). La variables D apparait
dans deux buts. Il ne reste que les systemes 1, 3 et 4.

* Nous séparons les inéquations en classe d’'inéquations productives et
classe d’inéquations contraintes, (B. A, et C sont les variables de type).

Inéquations productives Inéquations contraintes
B<{l&A<any; & C < [any,] D<[]&D<[1&I[]I=]] )
B<T,&A<any, & C < [anyc] DTy, &D<[]&[I<]] (3

IKT]2 & Aér!(any6+r) & (‘Sr!lany7lluny6]+r])) DS'_I"22 & DSr!([any7l[]+r] & (€0 4)

La classe d’inéquations contraintes du premier systéme est possible.
La premiere classe d’inéquations productives est donc solution sans

contrainte.

Dans la classe d’inéquations contraintes du systeme (3) I’'inéquation
(1 < {1 est possible. Nous avons aussi les inéquations D < [} & D < Ty, dont
I"intersection des interprétations des membres droits ne peut pas étre
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calculée actuellement. Ces deux inéquations forment une contrainte C,. La
classe d’inéquations productives correspondante devient alors:
B < TIZ\CI & A< any5\Cl & C< [anySI\Cl.

Dans la classe d’inéquations contraintes du systeme (4), la jeme
inéquation [) < [] est possible. L’intersection des interprétations des mem-
bres droits des deux inéquations restantes ne peut pas €tre calculée actuelle-
ment. Elles forment une contrainte C, sur la classe d’inéquations
productives. La classe d’inéquations productives devient donc:

B< le\C2 & A< r!(any6+r)\C2 & C<ri(| any- | [any()] +r ])\Cz.
* Nous appliquons I'opération d’union "+" aux 3 classes d’inéquations
productives, nous prenons les solutions maximales et nous obtenons:
B=1[] + TIZ\CI + TIZ\CZ
MH+Q)+3) A =any; + unys\(‘I + r!(any6+r)\C7
C= [any3] + [anysl\(‘l +r'(] any- | |any6] +r ]\C2

* Nous remplacons les variables de type A. B et C par leurs solutions maxi-
males dans les équations de type. Dans ces solutions toutes les variables
n’ont qu’une solution chacune:

T, =1

le = [AIB] = | any, + unyS\C| + r!(:my()+r)\(‘2 )+ le\(‘| + T|2\C2 ]

Ty, =1

T22 =C= [any3] + lzmysl\(‘I +r!(] any | lunyﬁl +r ]\(‘2

* Nous résolvons ces équations de type et nous obtenons:

Ty =1
le =r' (] any; + anyS\(‘l + r!(any()+r)\C2 I+ r\(‘l + r\(‘2 ]
T2| =]

T22 = [any3] + [""yS]\CI +r'(( any, | lany6| +r ]\(‘2

* Nous vérifions les deux contraintes C, etC, introduites:

C,=(D<Ty &D <[] et Cy=(D< Ty, & D < rifany,ll+r]) ). En vérifiant la
premiere contrainte, nous trouvons qu'elle est fausse (intersection vide des
inteprétations des membres droits des deux inéquations) et donc les
éléments de type sous cette contrainte sont a éliminer. En vérifiant la
contrainte C,, nous trouvons que I’intersection des deux interprétations des
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membres droits des inéquations n’est pas vide et donc les éléments de type
sous cette contrainte sont solution. Nous obtenons donc (et apres
simplification):

T, =1

11
le =r!] anyy + r!(any6+r) H}+r])=r" [any8 1] +r]
Ty =0

T22 = [uny3] +1! ((uny7 | [any6] +r)=r! [amy9 1]+ 1]

2°™M€ cas: double appel récursif.

Cette catégorie d’appel récursif apparait dans une clause de Ia maniére
suivante p:-..p...p... Dans le cas ol nous avons une récursion plate double du
méme prédicat, nous traitons chaque appel récursif de la méme maniere
que le cas précédent. Nous utilisons ensuite la notion d’éclatement de ou et
de & introduite précédemment. Le reste du traitement se fait comme
précédemment.
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3.5.2. Récursion profonde

Nous passons maintenant au cas plus compliqué ou la récursion est

type de la méme maniére que précédemment. Nous déterminons les
domaines des variables de type de cette clause en examinant son corps.

Nous choisissons un but A, du corps (nous prenons i=1). Nous produis-
ons tous les systtmes d’inéquations comme dans les cas précédents en
traitant de maniere particuliere les appels récursifs. Le but A, appelle une de
ses définitions Bj:-By..B, (nous prenons la premiere clause unifiable avec
A,). On peut avoir les cas suivants:

1)Si la clause B.:-... est un fait (m=0) ou si son type est déja calculé alors
la génération des inéquations se fait comme dans les cas précédents.

2) L’appel A, forme un appel récursif et dans ce cas nous appliquons le
traitement spécial des appels récursifs (donné précédemment).-

3) La clause B;-B)...B, est avec corps, le type de B, n’est pas calculé
et I’appel ne forme pas un appel récursif. Dans ce cas nous produisons les
inéquations correspondant a I'unification du but A; avec la téte B, de la
clause. Nous aurons des inéquations de la forme suivante ¢, <v',. Ce sont des
inéquations intermédiaires. v; contient de nouvelles variables de type
correspondant aux variables de type de la clause Bj:-Bl,....Bm. Nous
mémorisons le prédicat B, (pour détecter les appels récursifs) et nous
produisons les équations de type de cette clause. Il faut maintenant
déterminer les types de ces nouvelles variables de type. Pour le faire nous
traitons le corps de la clause Bj-By...B, de la méme maniere que le corps
de la clause Ay-A|. ... A, €n supposant que les buts B, s’unifient avec des
clauses Cji-CponiCe

Nous effectuons cet enchainement d’appels (production d’inéquations
intermédiaires) jusqu’a aboutir a I'unification d'un but avec un fait, a un
appel récursif ou a I'appel d’un prédicat dont le type est connu. Nous
obtenons des systemes d’inéquations dont une inéquation a la forme
suivante , <t; ou:
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t‘i = atome / anyj / t’.l + ...+ t'n [rv!(.. )/Tkj /T'k / f(t’|. t’n) ef

; = atome / variable de type / f(ll.....tm)

Nous normalisons ce systtme comme aux cas précédents et nous
obtenons des inéquations de la forme ¢, <t avec:
o . N e e
v, atome/anyj/l 1 +...+ln/r.(... )/Tkj/Tr/f(t oot m) et

t; = atome / variable de type.

En ayant traité I'appel de B, de sa clause C|, nous passons a une autre
définition C, avec laquelle le but B, peut s'unifier. Nous lui effectuons le
méme traitement que précédemment.

Nous répétons ce méme traitement jusqu’a épuisement de toutes les
définitions pouvant s’unifier avec un B,. Nous obtenons une disjonction de
systemes d’inéquations:

SS| =S  Ousyou..ous, avec
;=4 < t‘l & ... & th < t‘m i=l.,n avec
t. = atome / variable i=l.m

l‘i = atome / anyj / l'l + ..+ t’n fr! (.. )/TkI /T'r/ f(l‘l.....t' )

m

Nous passons ensuite au second but B, et nous lui effectuons le méme
traitement qu'a B,. Nous obtenons une autre disjonction ss, de systemes
d’inéquations. Nous appliquons ce méme traitement a tous les buts B, en
obtenant a chaque fois une expression ss..

de systemes d’inéquations:
S$| & 885 & .. & S

Nous éclatons les opérateurs ou et & comme aux cas précédents en
renommant les any, des membres droits des inéquations a chaque passage
d’un systeme s, a un autre (ce renommage correspond au renommage des
variables a chaque passage d'une clause a une autre). Nous obtenons des
systemes d'inéquations ayant les mémes membres gauches qui sont les
termes syntaxiques du corps de la clause. Nous effectuons le second
filtrage comme précédemment.
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Nous séparons les inéquations de chaque syst¢éme obtenu en classes
d’inéquations productives et classes d’inéquations contraintes. Nous
vérifions les inéquations qui sont possibles de chaque classe d’inéquations
contraintes en éliminant toujours les syst¢emes impossibles. Les inéquations
restantes forment une contrainte C, sur la classe d’inéquations productives.
‘Une inéquation productive i, < t; devient alors 1, < ',\C, .

Nous appliquons I’opération d’union + aux classes d’inéquations
productives en explorant combinatoirement les solutions des variables de
type. Si la ™ inéquation est:

X.Stl +"'.“i-| +d.| &d, & m&dln+li:0'| +oot
alors nous produisons m inéquations pour cette variable X données par:
XStl ot +dj+li+l ot j=l.m
qui sont équivalentes a:
&j(XSt] + .. +dj+... +|n) = Xs&j(ll + .. +dj+... +|n).

Nous prenons les solutions maximales des résultats de I’application de
I'opération d'union + et nous obtenons les domaines des variables de type
de la clausc .':J.;-B].....Bm. Une variable de type X peut avoir éventuellement n
solutions maximales X = i=ln (qui seront utilisées combinatoirement).

Les types des nouvelles variables de type (de I'unification de A, avec
BO) sont maintenant connus (éventuellement sous contraintes). Nous
pouvons remplacer les variables de type de v, des inéquations
intermédiaires 1 < v'; (les variables de type des équations de type T = Ui
respectivement) par leurs solutions. Si v'(X) contient une variable de type X
ayant n solutions maximales d; pour j=I.n alors nous produisons combina-
toirement I'inéquation 1, < t.(d)) & .. & ) qui est équivalente a la
conjonction t, <t (d) & ... & 1, S U (d) (T = Vidpe o Ty = Uidp) respective-
ment).

Nous effectuons le méme traitement que précédemment aux autres buts
A,. Une fois que les inéquations de chaque unification du but A, ne contien-
nent plus de variables de type dans leurs membres droits, nous leur
appliquons le méme traitement de séparation des inéquations en deux
classes, vérification des classes d’inéquations contraintes, etc, en explorant
les résultats combinatoirement.
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Nous déterminons ainsi les domaines des variables de type de la

premiere clause Aj-A....A

Nous remplagons les variables de type dans les équations de type
comme aux cas précédents (combinatoirement). Une équation de type peut
avoir éventuellement des équations multiples.

Nous résolvons les équations de type comme dans les cas précédents.

Nous vérifions les contraintes C, introduites lors de toutes les
séparations des inéquations en les deux classes d’'inéquations productives et
d’inéquations contraintes comme dans les cas précédents.

Nous calculons les intersections éventuelles des interprétations des
membres droits des équations de type.

Bilan: Pour calculer le type de tels prédicats, nous avons généré des
inéquations intermédiaires entre la clause principale et les faits, les
prédicats de type connu ou les appels récursifs; nous avons utilis€ combina-
toirement les types des nouvelles variables de type.

Soit une clause A, -A ...A et une inéquation intermédiaire t, < w(X)
contenant une variable de type X dans son membre droit. Cette inéquation
est produite lors d’un appel d'un but A, de I'une de ses définitions
Bi-B.B, ol mz0 et I'appel ne forme pas un appel récursif. Supposons que
la variable X ait k solutions maximales X=d. j=1k obtenues en traitant le
corps de cette derniere clause. En remplacant la variable de type X dans
I'inéquation intermediaire . < y(X) précédente, nous produisons
S W) & & w(dy) (qui est équivalente a1, < y(d)) & ... & t, < y(dy)). Lors de
la prise de la solution maximale de I'expression:

Yi St'| + ..+ YS\u(dl)& & \y(dk)+... + YSl'n,
nous produisons k solutions maximales pour la variable Y, données par:
Y=, +. 4+t + w(dj) HU et Uy pour j=1k
Cette exploration combinatoire est possible grice a la propriété de
I"intersection donnée précédemment.
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4. Bilan de la méthode

Dans ce paragraphe nous allons justifier de maniere informelle que les
résultats inférés par notre systeme sont bien fondés, dans la mesure ou
I’interprétation du type inféré est un sur-ensemble de I'ensemble de succes.
Nous justifierons cette propriété en 2 étapes.

- Dans la premiere étape nous notons 'que I’'impossibilité d’une expres-
sion d’inéquations d’une possibilité d’appels correspond a une impossibilité
de I'unification de cette suite d’appels. Ce qui revient a dire que tous les
filtrages effectués le long de I’'inférence correspondent a des échecs de
I’unification. Alors nous pouvons affirmer que la possibilité d’un systeme
d’inéquations est un "faible” test de I'unification.

- Nous notons ensuite que I’ensemble de solutions est inclus dans
I’ensemble interprétation du type inféré. Nous prenons un n-uplet t de
termes constants n’appartenant pas a I’ensemble de type d’un prédicat p et
nous vérifions que I’appel p(1) échoue.

4.1. Situations d’échec

Nous allons reprendre les 3 niveaux de filtrage et nous vérifions qu’ils
correspondent a des impossibilités d’unification.

4.1.1. Au niveau du 1° filtrage.

Nous allons examiner les 7 situations:

* Une expression de systemes d'inéquations contenant une inéquation
de la forme a < f(b,. ... b)) est impossible. Cette inéquation correspond a
I’unification de a avec f(b,. ... b ) qui est impossible.

* Une expression contenant une inéquation de la forme a<b aveca=b
est impossible. Cette inéquation correspond a I'unification de a avec b qui
est impossible.
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* Le cas suivant d'impossibilité est celui ot nous avons une inéquation de
la forme 1, <t + ..+t (our!(.) avecaky pour i=l.n. Le membre droit de
cette inéquation est obtenu lors de I'application de 1'opération d’union +
aux classes d’inéquations productives des systémes du corps d’une clause.
Chaque t, i=1.n correspond a une suite d’appel du corps d’une clause qui est
appelée lors de la génération de cette inéquation. Une inéquation ¢, < t; est
impossible signifie que 1, ne peut pas s'unifier avec la suite d’appel ayant
produit I’inéquation t, < ;. Si toutes les n suites d’appel sont impossibies
alors 'unification avec cette clause est impossible.

* Dans le 4°™ cas, supposons que dans un corps d’une clause, une
variable apparait en plusieurs positions avec It,) N .. 0 1(t) = . Supposons
que 1'unification de cette variable dans cette clause lors d'un appel avec
succes réussisse. L’unification réussie avec un terme t implique que la vari-
able X prend la méme valeur t dans toutes ses autres positions (propagation
de la substitution <x/i> dans ses autres positions). Nous avons donc X <t
dans toutes ces positions de X. Par conséquent [I'intersection des
interprétations des membres droits dcs inéquations X < t en ces différentes
positions contient au moins t et donc elle n’est pas vide; contradiction avec
I"hypothese  I(t) = @ i=1.n et donc I'unification échoue.

* Une inéquation de la forme f(b,. ... b)) < a correspond a ['unification
de f(b . ... b)) avec "a", qui est impossible.

* Dans le 6™ cas. nous avons |'inéquation f(a). ... a) < glby. ... bp). Sif
# ¢ oun # m alors I'unification des 2 termes f(a,....a ) €t g(b,...b ) ne peut pas
réussir. Soit le cas ol f=g et n=m avec une inéquation a, kb,. Cela signifie que
I"unification des 2 arguments a, et b, est impossible ce qui implique que
I"'unification des 2 termes f(a,....a,) €t g(b,....b ) NE peut pas réussir.

* Si un but appelle un prédicat non-défini, I'unification échoue.

. . er . . . eg sps, 2
Bilan 1: Au niveau du 1* filtrage. toutes les situations d’impossibilités
de systémes d'inéquations correspondent a des situations d’échec de

I"unification.
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4.1.2. Au niveau de la normalisation

Un autre filtrage est effectué au niveau dc la normalisation. Les cas
d’impossibilité dans cette normalisation (non détectés par le premier
filtrage) sont obtenus lorsque nous avons des inéquations de la forme :

- a < b ot le membre droit de I'inéquation est obtenu lors de la
‘propagation de la nouvelle forme d’un élément de type any;.

-f(a. ...a ) < gb,....b_)avec f#g.n=m OUa kb, Le membre droit de
I’inéquation est obtenu aprés une propagation d’une nouvelle forme d’un
€lément de type any,.

Tous ces cas correspondent en fait a des impossibilités d’unification.

* Soit une inéquation a < any; qui est remplacée par a < a lors de la
normalisation. Nous effectuons la propagation any./a. dans ce systeme. Cette
inéquation correspond a I'unification de "a” avec une variable libre v ayant
le type any.. La substitution V/a est propagée aux autres positions de la vari-
able dans la téte de la clause avec laquelle nous unifions. Soit une autre
inéquation dans le méme systéme ayant la forme b < any,. Elle correspond a
la simulation de I'unification de b avec V. En unifiant v avec "a", la substitu-
tion V/a est propagée aux autres positions et donc I'unification de v avec
une autre constante b # a ne peut pas réussir.

* L’autre situation est le cas ou nous avons propagé une nouvelle
forme d’un any, (correspondant au type d'une variable libre v) dans une
inéquation f(, ... ) < any. Ceci correspond a I'unification de f,...1 ) avec Vv,
par conséquent Vv est remplacée dans ses autres positions par f(t,....1). Soit
une autre inéquation g(,....1) < any,. Cette derniére inéquation correspond a
I’unification de g(t,...t ) avec vV ou cette variable a la nouvelle forme
f(t)...t), et donc essayer d’unifier (1) s 1) AVEC (U7’ )3 Si nzm Ou fzg .
alors I"unification échoue et donc I'unification est impossible. Si f=¢g et n=m,
lpais nous avons t, £1°;, qui correspond a une impossibilité d’unification des
i arguments, I'unification de fu,. .1 ) et g}, ..t ) est impossible.

Bilan 2: Les deux situations d’échec du second filtrage (de la normalisa-
tion) sont des situations d’échec de I’unification.



- 104 -
4.1.3. Au niveau de ia vérification des contraintes

Apres normalisation des systeémes d’inéquations pour une configuration
d’appel, nous avons séparé les inéquations en classe d’inéquations
productives et classe d'inéquations contraintes. La seconde classe forme
une contrainte C. sur la possibilité ou non de la classe d’inéquations
productives. La classe d'inéquations contraintes peut contenir deux
catégories d’inéquations:

- Dans la premiere, les inéquations sont de la forme a < W(T;. T avec
"a” un atome et (T T7) un élément de type contenant éventuellement des
composantes de type Tij et/ou des variables d’hypothese T

- Dans la seconde catégorie, les inéquations sont de la forme
X<t &..& X<t ou les contiennent des composantes de type T et/ou des
varmbles d hypothéses T -

Une contrainte C, est fausse si au moins 'une de ces deux catégories
est impossible.

* Dans la 1°" catégorie d’inéquation a < W(T;. T,), nous vérifions les
contraintes C du membre droit de I'inéquation, nouq obtenons une expres-
sion S sans contramtes et nous vérifions si I’atome "a" appartient a cette
expression. Si a n’appartient pas a 1(S) alors 2 cas peuvent se présenter:

- Soit aC; e l(w(TJT‘k)) mais C; est fausse alors le systtme ayant cette

contramte n’est pas solution et donc "a" n’appartient pas a l(\p(T T

- Soit "a" n’apparait pas dans VT T et dans ce cas ce systeme ne peut
pas €tre solution.

* L’autre catégorie d’inéquations de la classe d’inéquations contraintes
est de la forme X <, & .. & X <t . Pour vérifier cette partie de la contrainte,
nous vérifions éventuellement les contraintes des t, nous obtenons les
inéquations X <t & .. & X <t ot t; correspond 2 t, apres la vérification de
ses contraintes. Si I'intersection des interprétations de v; est vide alors il
n'existe aucune substitution possible pour la variable X dans cette suite
d"appel, et donc échec de I'unification.
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Bilan 3: Lors de la vérification des contraintes, si une classe d’inéquations
contrainte est fausse alors le syst¢tme correspond a une situation d’échec.

4.1.4. Bilan

Dans les trois filtrages, un systéme d’inéquation impossible correspond
a une unification impossible. I est équivalent de dire que pour une
unification possible alors I’expression de syst¢éme d’inéquations est possi-
ble.

4.2. Les types inférés sont corrects

Nous allons vérifier maintenant que les types inférés sont corrects,
c’est-a-dire que T(p) > D(p). Nous affirmons que toutes les solutions d’un
prédicat appartiennent a son ensemble de type. Admettons en effet
I’existence d’un n-uplet x = <x,. ... x > n"appartenant pas a I’ensemble T(p) et
montrons que p(x) €choue. Soit un prédicat défini par: p,(1):-... avec i=1.m et

t=<t,....t > Trois cas peuvent se présenter:

1) Si p(x) ne s’unifie avec aucun p,1) alors échec de I’appel de p et alors
x n’appartient pas a D(p).

2) Nous avons x kt pour i=1.n alors échec d’apres le bilan précédent.

3) Soit un pa)-A,...A unifiable avec p(x) par 0, alors nous obtenons la
résolvante (A,. ..A 8. Il faut montrer qu'au moins un A6 ne réussit pas.
Nous le montrons en 3 cas:

a) Supposons qu’il n'existe pas de variable partagées entre t et les A
pour j=1.n (pas de variables de type).

al) Si 1, contient des variables. alors leur type est any;. L’unification
de x avec 1 est possible par 0 signifiec que la simulation de cette unification
est donnée par x <, our les variables des membres droits sont remplacées
par des any.. Comme T(p,) =t ou les variables sont remplacées par des any,
alors x < T(p). Contradiction avec x £ T(p) et donc I'unification est impossi-
ble. -
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a2) Cas ou t ne contient pas de variable et I'unification de x avec t
est possible par 6. Cette unification est simulée par x <1. Comme T(p) =t (¢
est sans variables) alors x < T(p). contradiction avec x k¥ T(p) et donc
I'unification est impossible. ‘

Dans ce 1" cas, nous supposons que dans le corps de la clause, il y a
au moins une combinaison d’appel possible pour laquelle la clause réussit.
Si toutes ces combinaisons sont impossibles alors tous les systemes sont
impossibles et donc la clause est une clause d’échec. Les éléments type
donné par sa téte ne figurent pas dans le type de la clause.

b) Supposons qu’il existe des variables de type partagées entre t et les
A.. Soient (Aj A I"'ensemble des A, contenant des variables de type.
Sment {tJ Ca ) |ensemble des termes appartenant a t et contenant des
variables de type.

Supposons que pour chaque terme ou apparaissent des variables de
type. toutes les inéquations l] < A, sont vraies. Comme nous avons pris les
solutions maximales des inéquatiohs alors nous obtenonﬂ =A . Le terme x
| - X, est unifiable avec t= <. ...t > pare. L’ umﬁcﬁtlon est possible
signifie que les inéquations x; <1, sont possnbles. Or, toutes les autres vari-
ables n’apparaissant que dans la té€te de la clause ont le type any, et t est
formé a partir de |tJ , }, nous obtenons donc x < L. Mais comme
ti =A alors x, < A - Cecn implique que x < A, alors % < T(p) (puisque toutes
18s lnkéquatlom t ks A, sont vraies), contradiction avec x k£ T(p) et par

conséquent il ex1s'le au r'homs une mequanom <A qun n’est pas possible.
k

= <X

4.3. Bilan général

Le type inféré d'un prédicat est correct. L’ensemble de type contient
I'ensemble de solutions. Nous pouvons affirmer alors que pour tout terme
constant n’appartenant pas a T, alors p() échoue (le type est un sur-
ensemble de I’ensemble de succes).

Le but de ce paragraphe n’est pas une prétention a une preuve
rigourcuse mais seulement une augmentation tentant a persuader de la vali-
dité du travail.
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5. Travail réalisé

Nous avons réalisé en Prolog (C-Prolog [Pereira84]) le systeme
d’inférence décrit dans ce chapitre. Une description des algorithmes est
donnée dans I'annexe 1. Des exemples d’inférence trait€s par ce systeme
sont données dans I’annexe 2. En I’état actuel du systéme, un espace
mémoire et un temps d’exécution "énormes” sont nécessaires. Ces deux
parametres varient de fagon exponentielle avec le nombre de définitions des
prédicats et avec le nombre de buts dans les corps des clauses.

Ces lourdeurs sont liées d’une part au fait que nous effectuons une
inférence a partir de rien, et que nous sommes donc obligés de créer tous
les éléments de type. D’autre part, cette création nous oblige a effectuer des
renommages des symboles de récursion et des any, au niveau des manipula-
tions des éléments de type récursifs. D’un autre c6té, puisque nous produis-
ons toutes les combinaisons d’appels possibles, 1'espace d’inférence est
énorme, mais ceci au gain d’une meilleure précision. Nous pensons qu’une
déclaration des constructeurs de type a la maniere de Kanamori peut
améliorer le temps de réponse mais ceci au prix d’exiger de déclarer les
constructeurs de type. Nous pensons aussi, que plus de déclarations expli-
.cites (a la maniére de I’approche déclarative), donnant les types des
prédicats souvent utilisés, peut améliorer le temps de réponse et surtout
prendre en compte les pensées du programmeur.

Nous présenterons dans le prochain chapitre quelques améliorations
envisageables permettant d’améliorer la précision et le temps de réponse du
systeme, en utilisant les notions de PROLOG (unification et résolution). A
I’état actuel et apres les tests que nous avons effectués, nous avons constaté
que le systeme est mieux adapté (donne des résultats plus satisfaisants)
pour les prédicats non-polymorghes que ceux polymorphes, et dans cette
catégorie des prédicats non-polymorphes le systeme est mieux adapté aux
prédicats non-récursifs que ceux récursifs. Des améliorations citées dans le
prochain chapitre permettent de reduire ces différences.
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CHAPITRE 4

Bilan et Perspectives

Nous présentons dans ce chapitre une comparaison de notre systeme
avec un systeme de la méme famille (sans déclarations), celui de Mishra
[Mishra84]). Nous exposons ensuite quelques améliorations envisageables
pour augmenter I’efficacité du syste¢me d’inférence. Nous terminons par une
description de quelques applications possibles des types inférés par le
systeéme dans un but d’optimisation et/ou de vérification.

1. Comparaison.

Nous avons présenté au chapitre 2 le systeme d’inférence de Mishra
ainsi que des résumés des autres systemes existants. Nous allons comparer
les types inférés par notre systeme avec ceux de Mishra.

Notre systeme est plus précis et plus général que celui de Mishra dans
la mesure ou notre systeme cst applicable aux prédicats polymores et non-
polymorphes. Le systeme de Mishra, n’est applicable qu’aux prédicats
non-polymorphiques. Méme pour les prédicats non-polymorphiques notre
systeme est plus précis que celui de Mishra dans la mesure ou I’'ensemble
T(p) inféré par notre systeéme est plus restreint que celui inféré par Mishra,
et dans le pire des cas égal. |

Exemple:
pere(a. b).
pere(b. ¢).
pere(c. d).

g_pere(X. Y):-pere(X. 7). pere(Z. Y).

Par Mishra: I(Tpere) = {(a. b). (a. ¢). (a. d). (h. b). (b. ¢). (b. d). (¢. b). (¢. ¢). (c. d)}



I(T )=I(T_..)

g_pere pere
Par notre systeme: '(Tpere) = { (a. b). (b. ©). (c. )]
I(Ty_pere) = 1(a. ©). (a. d). (b.c). (b. )]

Cette différence de précision est diie au fait que notre systeme €limine

plus de systémes d’échec que celui de Mishra.

2. Variantes et améliorations.

Une variante dans la définition des éléments de type est la définition
des types primitifs tel que entier pour désigner le type constante entiere par
exemple. En pratique plusieurs choix de type primitifs ont été proposés

[Turbo86]. Ce choix revient a I'utilisateur suivant les applications qu’il
cnvisage de faire.

Une amélioration peut étre faite en explorant a fond la décomposition
dans son algorithme lorsqu’elle celle-ci est récursive. Dans cet algorithme,
deés que nous traitions un couple (T",. T déja empilé (succes du test de cir-
cularité) nous arrétions I'itération en donnant la solution maximale any, ala
variable d’hypothese T°, . Cette amélioration permet de donner I’élément @ a
certains appels qui bouclent.

Une autre amélioration peut étre apportée en utilisant la notion de
dépliage a un niveau pour détecter les branches d’échec plus rapidement.
Cependant si les expressions de type contiennent des éléments de type
récursifs d’un type déja calculé de la forme r ! (t, + .. + f() + ... + 1), il n’est
pas possible de I’appliquer.

Une autre amélioration peut étre obtenue en simplifiant au maximum
les expressions de type résultats. Dans la version actuelle du systeme, une
expression de la forme rl ! (0 + s(r)) + r2 ! (s(0 + r2)) par exemple n’est pas
simplifiée a la forme r ! (0 + s(r).

Une autre voie reste & explorer pour garantir un méme renommage des
any, lors des appels récursifs. Pour cela il faut indicer les r' pour chaque
appel récursif. En remplacant un ' par son expression, nous remplagons
tous les autres symboles J correspondant a cet appel récursif. Nous
carantissons ainsi un méme renommage des any, au niveau de tous I’appel



récursif. Actuellement le seul cas ou nous gardons le méme nom d’un any,
lors des récursions est celui ou il n’apparait dans le membre droit d’une
méme inéquation que sous la forme r! (.. any, .. +r+..). Cette amélioration
premet d’augmenter la précision du systeme.

Une autre amélioration pourait €tre effectuée pour passer de la simula-
tion de 'unification a I'unification. Ceci nous permet de faire toutes les
liaisons des variables lors de la production des inéquations. A |’état actuel
du systtme et dans la conjonction X < 1 & X < 1,, nous calculons
I’intersection des interprétations de 1, et de t,. Il serait interessant de lier t,
et 1,. Dans ce cas nous n’appliquons pas I'opération d’union + mais nous
exp~loit0ns tous les systemes combinatoirement (parcourir toutes les
branches de I’arbre).

Une autre possibilité d’amélioration est de permettre au programmeur
de donner des déclarations de type a la Mycroft-o’Keefe (Mycrofi82] ou des
déclarations des constructeurs de type a la Kanamori [Kanamori84]. Ces
déclarations permettent d’améliorer les temps de réponse du systeme.

3. Quelques applications des types inférés

Le but de ce paragraphe est de présenter quelques applications des
types inférés, en supposant que ceux-ci soient suffisamment précis pour
permettre leurs utilisations. Bien-que les types inférés par notre systeéme
peuvent €tre utilisés pour ces applications, I'idéal serait d’avoir un systeme
aussi précis que possible permettant d’utiliser ses résultats et en bénéficier
de ces applications. A notre avis, prendre en compte les améliorations
citées précédemment favorise cette idée.

Il existe actuellement divers axes de recherches pour les applications
des types en PROLOG. Une application possible de I’inférence de type est
la compilation. La connaissance des types peut étre utilisée pour améliorer
Pefficacit¢é du programme produit, pour déterminer des situations
dangereuses a la compilation ou la mise en oeuvre de regles de bonne
programmation, etc.
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Eviter les exécutions inutiles.

Actuellement PROLOG peut étre considéré comme un langage a un
seul type: I'Univers de Herbrand, ce qui fournit une grande libert€é pour
I"écriture de programmes. Cependant, pour [’écriture de logiciels
importants, I’absence de vérifications statiques est un handicap certain. Une
simple erreur typographique peut conduire a un programme qui s’exécute
mais dont les résultats sont erronés. Ces erreurs sont actuellement tres
difficiles a détecter dans des programmes écrits en PROLOG pur. On n’a
pas le moyen de distinguer une bonne réponse d’une réponse affirmative
fausse.

D’un autre c6té beaucoup de prédicats n’ont un sens qu’avec des types
d’arguments bien précis; utilis€s avec des valeurs appartenant a d’autres
types, ils peuvent créer un état d’erreur dont la détection ne peut se faire
que pendant I’exécution. Ce qui est plus grave, ils peuvent fournir des
réponses affirmatives avec des résultats erronés sans que l'on puisse s’en
rendre compte.

Ce type d’erreur est dii en partie au fait qu’un programme n’est
accompagné d’aucune déclaration du type des variables, ni de systémes
automatiques de vérifications de compatibilité de type des parametres
d’appel et de définition d’une clause. La seule condition (vérification) faite
est que I'unification réussisse.

L’idée d’introduire la notion de type en PROLOG répond en partie a
ce probleme de garantir une certaine cohérence dans la structure et le type
des valeurs manipulées.

Regle: Soit le type d’un prédicat p n-aire donné par:

Tp=<Tll v"'VTIm‘”"Tnlv"'VTnm>

En posant la question ?pq,. ..t ) de type p. ... v' ), il faut qu’il existe
une définition j de p telle que:
Tij N, #0  pouri=ln
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Ceci est di au fait que I'interprétation S du type d’un argument est un
sur-ensemble de son ensemble de succes S. Si [intersection de
I’interprétation d’un v, avec s est vide, alors I'intersection entre cet ensem-
ble interprétation de t; et tous sous-ensemble de s (entre autre S’) est
toujours vide.

Bon-typage.

Au cours de I'inférence de type, nous calculons les domaines des vari-
ables des corps des clauses. Nous vérifions implicitement que les intersec-
tions entre les domaines d’appel et les domaines de définition des
arguments ne sont pas vides.

Définition: Un programme est bien-typé (sauf si I’échec est une solution
souhaitée), si pour tout prédicat p il a au moins une définition j tels que tous
les Tj* @ i=1.n ou T;; sont les composantes de type de la €™ clause de p.

Ceci est dii aussi au fait que I'inteprétation du type d’un argument est
un sur-ensemble de son ensemble de solutions. Si cette interprétation est
vide alors I’ensemble de solutions est vide.

Détection d’erreurs

Nous avons dit qu’en PROLOG, les erreurs typographiques échappent
a la détection. Comme une solution exacte ne peut pas €tre distinguée
d’une solution fausse, il est tres difficile de détecter certaines erreurs et de
les comprendre. Une partie de ces erreurs peut €tre détectée en analysant
les types inférés. En comparant le type inféré avec le modele de solution
voulue, nous pouvons constater que telle partie d’un programme n’a pas le
sens espéré. Voir exemples du paragraphe "Pourquoi les types en Prolog”
du chapitre 1.
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Détection des branches en échec.

La stratégie de résolution de PROLOG consiste a explorer I’arbre et/ou
en profondeur d’abord. Son parcours est exhaustif, il est nécessaire de
pratiquer des retours en arriere pour parcourir des branches de I’arbre
restant lors d'un choix. Ce retour en arriérc est chronologique: on revient
"aveuglement" toujours au point de choix le plus récent soit en cas d’échec
dans une branche, soit lors de la recherche d’une autre solution.

Cependant lors du parcours de l'arbre, il y a des branches qui
conduisent a des échecs. Il serait intéressant de les déterminer statiquement,
ce qui est en partie possible au cours de I'inférence de type.

Lors du calcul du type, chaque systtme d’inéquations d’une
combinaison d’appels possible (d'un prédicat téte d’une clause), correspond
a une branche dans I’arbre de recherche au niveau du noeud du prédicat. Si
un systeme a une inéquation r < @, la branche correspondante est une
branche d’échec.

Dans certains cas, ceci permet une spécialisation du prédicat contenant
la clause pour son contexte d'appel. Cette spécialisation consiste a
fabriquer un prédicat spécifique dérivé par retrait du prédicat initial de la
clause en échec.

Remontée des propriétés des arguments.

Nous pouvons voir I'optimisation d’'un programme PROLOG comme
une transformation de ce dernier en un autre programme PROLOG plus
efficace. Une transformation est ce que nous appelons la remontée des
propriétés. Connaissant la structure d’un argument dans un programme au
niveau terminal d’une liaison de référence, nous pouvons faire remonter la
structure de I'argument aux niveaux superieurs.

Exemple: Considérons le probleme générique suivant:
4 est e b est 3 L estt . t, @ une propriété t.
représenté en PROLOG par: ‘
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LX) - (X

ln_l(X) - tn_z(X)

lz(X) - tI(X)

Y (propriete(t)).

Soit la question 1 (X)?. La liaison "X = propricé(n)” se fait apres n
unifications. On fait un parcours de 1 jusqu’a t; pour avoir X unifi¢ a

"propriélé(t)".

Le calcul de type de ce programme affecte I’ensemble { propriétét) } a
tous les prédicats téte des clauses. Nous remplagons ces variables par
I’élément de type "propriéié(t)”, ce qui donne comme nouveau programme:

tn(propriélé(l)).

t | (propriété(t)).

Unification partielle

La procédure de base d'un interpréteur PROLOG est la procédure
d’unification qui se ramene toujours a une résolution de systemes
d’équations. Le nombre de systemes a résoudre au moment de I'exécution
correspond au nombre d’unifications a réaliser. Une optimisation possible
est de réaliser éventuellement une partie de ces unifications statiquement a
la compilation. Ceci nous amene a minimiser le nombre d’appels a la
procédure d’unification, et a résoudre une partie des équations a la compila-
tion. C’est ce que nous appelons "l'unification partielle”. ‘

Une réalisation dc ces unifications statiques est faite en utilisant la
connaissance des types. En effet lors de I'inférence du type, nous calculons
un sur-ensemble de I'ensemble de tous les termes éventuellement constants
(si ce n’est toutes les valeurs possibles) que peut prendre une variable du
programme lors de toutes ses exécutions réussies.
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Si nous connaissons une partie de la structure d’un argument lors du
calcul de son type ou nous déterminons sa valeur unique durant toutes les
exécutions du programme, nous pouvons réaliser I'unification a la compila-
tion de la partie de la structure connue.

Ceci nous ramene aussi 4 une dépolymorphisation d’un prédicat. Si
dans un contexte d’appel, un prédicat polymorphique est appelé par un type
non-polymorphique, nous pouvons le transformer en un prédicat non-
polymorphique et donc passer de |'unification générale sur I’Univers de
Herbrand & une unification sur le domaine du prédicat.

Regle: Si tous les éléments de type d’une variable X d’un prédicat ont une
méme structure sans récursion (par exemple fg()). fiy)) = f(fed,. 1,h), alors
nous réalisons la partie commune de ['unification a la compilation
(unification de f). Remplacer les occurences de la variable X par f(X'). Le
type de la variable X' est (g,). 1,). .Une clause p(X):-..r(X).. peut €tre
transformée en (X r(AY). )

Eliminer les variables redondantes

Nous présentons maintenant le cas ol nous pouvons supprimer les
variables redondantes. Ce sont des variables qui prennent une valeur unique
dans un programme lors de toutes les exécutions réussies. C’est un cas
particulier du paragraphe précédent ou le type d’une variable X est un sin-
gleton défini (pas de symbole any, ni de récursion). Dans ce cas nous utilis-
ons la regle suivante:

Regle: Si le type inféré d’une variable dans un programme est un single-
ton défini (ne contenant pas de symbole "anyi" ni de récursion), nous
remplacons cette variable par I'élément de type du singleton.

Ce remplacement est correct puisque I'ensemble interprétation du type
est un sur-ensemble de I'ensemble solution.
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Prédicats toujours vrais

En écrivant des programmes PROLOG, on exprime les relations dans
leur cadre le plus général. En écrivant par exemple la relation de g_parent, on
utilise des variables pour exprimer la relation de g_parent dans son cadre le
plus général. Cette relation peut €Etre restreinte a un contexte de
programme.

Exemple: Soit le programme suivant:

pere(a. b) .
pere(b, ¢).
pere(b. g).
gpere(X, Y):-pere(X. Z).pere(Z. Y). buts_en _fonction (X.Z et Y)

Apres calcul du type, les domaines affectés aux variables X, Z et Y sont
respectivement { a } . { b } et { c. ¢ ). Nous pouvons remplacer les
occurences des variables X. Z et Y par leur valeurs possibles et nous
obtenons alors:

pere(a.b).

pere(b.c).

pere(b.g).
gpere(a.c):-buts_en_fonction (a. b et ¢)
gpere(a.g):-buts_en_fonction (a. b €t g)

Déterminisme

Une autre application des types peut étre possible pour déterminer le
déterminisme des prédicats  [Sawamurasd]|,  [Mecllish85],  [Harel85],
[Sawamura86]. On n’utilise pas toujours la souplesse offerte par la
programmation logique tel que le non-déterminisme. De larges segments
des programmes PROLOG sont déterministes et directionnels et ne
fournissent qu'une solution. PROLOG implémente le non-déterminisme par
une stratégie de recherche avec un retour en arriere chronologique;
I’inefficacité d'une telle stratégie est connue [Mackworth77], ce qui a conduit
beaucoup d’auteurs a utiliser des stratégies de recherche intelligentes
[Pereira83], [Bruynooghe83) qui sont largement déterministes [Mellish81b],
[Milne83).
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Généralement il n’existe pas d’algorithme de décision pour tout
prédicat d’un programme s’il est déterministe ou non [Sawamura86].
Néamoins nous pouvons détermincr le déterminisme de certains prédicats
moyennant I'utilisation des types et des modes conjointement.

Dans un appel d'un prédicat p l-aire ayant le mode Entrée et une
constante "a " comme argument d’appel, pour que cet appel réussisse il faut
qu’il y ait une définition au moins parmi celles de p dont I’argument puisse
s'unifier avec "a". L’ensemble de solutions de cet argument doit donc
contenir I'élément constant "a*. Pour que cet appel puisse réussir une
seconde fois (lors du backtrack), il faut que ce méme argument d’une
seconde définition de p soit "a". Si le domaine de solution du méme
argument d’une autre définition de p contient le terme "a", on peut dire que
le prédicat p peut étre non-déterministe. Si aucune autre définition de p ne
contienne "a", aucun nouveau appel ne peut réussir et par conséquent le
prédicat p est donc déterministe.

Mais comme on ne peut pas calculer I'’ensemble de solution, nous ne
pouvons pas décider si un prédicat est non-déterministe. La connaissance
dont nous disposons est un sur-ensemble de I’ensemble de succes (le type).

Propriété: Soit s* I'ensemble de solutions. Soit §' un sur-ensemble de s". Si
I"intersection d’un ensemble s avec S est vide alors on peut décider que
S nS est vide aussi.

Utilisant la connaissance du sur-ensemble de I'ensemble de solutions
d’un prédicat (son type), des modes et I'utilisation de cette propriété de
I"intersection, nous pouvons décider si un prédicat est déterministe.

En élargissant cette propriété a tous les arguments ayant un mode
d’Entrée, on peut décider du déterminisme de certains prédicats en utilisant
la regle suivante (Nous supposons connus les modes clos (Entrée et Sortie)
des appels):

Regle: Soit le type d’un prédicat p donné par:

Tp =< T' lv ¥ T|m s Tnl v

Soient k. &,. ... &, les indices des arguments ayant le mode Entrée. Si

-

vt >
nm
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toutes les définitions du prédicat p vérifient la propriété suivante, alors le
prédicat p est déterministe.

Propriété: Soient T, = < T,,. ... To> €T = < T Ty > les types des
définitions i et j. L’ensemble:
T, .nT, . T, . NnT, .U . UT,.NT,. =00
kll k,j g K, kzj v v k)i klj

Cette propriété définit le déterminisme d’un prédicat a deux définitions
et dont les arguments k; (=1.) ont un mode d’Entrée. Pour I’appliquer a un
prédicat ayant plus de deux définitions, nous I’appliquons a toutes les
définitions deux a deux. Si un prédicat vérifie cette propriété pour toutes
ses définitions alors il est (absolument) déterministe.

En compilation.

L’un des principaux obstacles a une utilisation plus large de PROLOG
est I'inefficacité des programmes interprétés. La compilation de PROLOG
a permi de gagner un facteur d’efficacité de 1'ordre de 20. Les compilateurs
existants sont basés sur la définition d’'une machine abstraite PROLOG et
générent des programmes objets exécutables par ces machines abstraites.

Deux idées principales sont a la base de la compilation de PROLOG:

* accélerer I'unification: le compilateur traduit les tétes des clauses en
instructions spécialisant les unifications, guider I'appel des prédicats du
corps de la clause, tvpage des données facilitant ainsi I'appariement des
arguments tout en accélerant la détection des incompatibilités.

* Accélerer le choix de la clause candidate a la résolution du but
courant. Des instructions d’aiguillage permettent un choix rapide de la
clause unifiable en fonction du type des arguments du but courant.

Ainsi la connaissance de la structure des variables peut étre utilisée
pour améliorer les deux points précédents.
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Détermination des modes

Il existe peu de programmes completement multidirectionnels. La
majorité des prédicats pré-définis sont directionnels et cette directionnalité
est héritée par leur procédure d'appel directement ou indirectement. Ce
mythe de directionnalité est discuté par Mc Dermott [Mcdermor80). 11 serait
tres intéressant d'avoir une stratégie pour PROLOG, permettant au
programme d’avoir un répertoire de procédures multidirectionnelles, et de
construire les programmes avec une directionnalité spécifique. Pour cela
Warren (Warren77] a introduit la notion de mode pour préciser les directions
dans lesquelles un prédicat peut étre utilisé.

P. Mishra affirme [Mishra84] que si le systtme de type est utilisé
conjointement avec un systéme d'inférence de mode, on pourrait améliorer
I"efficacité de ce dernier systtme. En effet la génération des systemes
d’inéquations dans les syst¢mes d’inférence de type, décrit les unifications
possibles durant toutes les exécutions réussies.

Cardinalité.

e type d'un prédicat est un sur-ensemble de I’ensemble de succes.
Une faible cardinalité de ce sur-ensemble donne une idée sur celle de
I"'ensemble de solution. Connaissant la cardinalité des prédicats, nous
pouvons guider le choix du but i effacer [Naish85].

Autres applications

* Transformations de programmes. Plusieurs transformations pour les
programmes PROLOG ont été proposées dans la littérature [ConradS6],
[Debray85h]. [KanamoriS4], [Landais86]. [Reddy84], [Stepenkova84), [ Takenchi85],
[Tamaki&2]. [Vasak83], en vue d’optimisation. Utiliser ces transformations
conjointement avec la connaissance des structures des arguments pour les
améliorer.

* Modularité. Vérification des types des modules (Bron85] (pour la
compilation séparée ou décomposition des gros programmes en modules).
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* détermination des termes temporaires. Dans une clause p:-p,...p,, On
dit qu’un terme appartenant au corps est temporaire, Si sa représentation en
fin de l’activation de la clause n’a pas de partage de structure avec la
clause appelée p, Supposons qu’'un terme temporaire ne partage pas de
structure de données avec les termes du point du backtrack dans I’arbre de
recherche enraciné en p,, alors I'espace mémoire de ce terme peut €re
récupéré a la fin de I'activation de la clause.

Il existe deux méthodes pour la détermination des termes temporaires,
la méthode directe et la méthode indirecte. La méthode directe de ramasse
miettes a ¢ét€ dévelopée par Bruynooghe [Bruynooghe84] pour
I'implémentation de PROLOG. L’autre classe de méthodes est celle des
méthodes directcs avec deux méthodes (dynamique et statique). On trouve
une méthode statique de détermination des termes temporaires moyennant
la connaissance des structures des variables (type) dans [Vataja84].

* détection de boucles: Le probleme de boucles en Prolog a été étudié
par plusieurs auteurs [Convington85a], [Covington85h], [Nute85],
[Poole85]. Dans notre méthode d’inférence nous avons traité de maniere
particuliere les appels récursifs. Les éléments de type de tels prédicats ont
une forme récursive. Nous pouvons analyser ces résultats pour détecter
éventuellement certaines boucles.

* Déboguage: Connaissant les types des prédicats, on peut comparer
les modeles inférés avec ceux de I'exécution pendant le déboguage. (Even-
tuellement réaliser un systéme de déboguage dynamique, utilisant les types
des variables).

* Introduire des prédicats contraintes sur la structurc des arguments
d’une maniere analogue a celle des prédicats "geler et wait" sur les vari-
ables.

* Inférence des types du point de vue interprétation abstraite
[Bruynooghe87a], [Bruvnooghe&87b]. [Horiuchi87]. [Mcllish86].
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Conclusion

Le concept de type est bien connu pour les langages de programmation
classiques. La plupart des systemes de programmation logiques manquent
de propriétés qui sont essentielles au développement de grand programmes.
Spécialement en Prolog, il n’existe pas de moyen de spécifier formellement
les types des arguments d’un prédicat. Il existe différentes tentatives de
I’introduire dans la programmtion logique. Ainsi de nombreuses approches
apparaissent dans la littérature dans un but d’étendre Prolog pour la prise
en compte des types.

De telles informations peuvent étre utilisées pour différentes raisons.
Elle fournissent un bon moyen de documentation, dans un systéme
modulaire elles peuvent étre une partie de la description d’interface d’un
module, elles peuvent fournir des informations utiles au programmeur, elles
peuvent étre un moyen d’optimisation et de vérification des programmes,
elles peuvent fournir des informations permettant de produire un code plus
efficace en compilation.

Deux approches existent actuellement pour étendre Prolog a prendre en
compte de telles informations: I'approche déclarative et [’approche
inférentielle.

Nous pensons qu’il serait intéressant d’avoir une approche souple; les
déclarations de type exprimées doivent étre statiquement vérifiées, mais il
n’est pas obligatoire de tout typer. Le programmeur peut exprimer ses
pensées et les connaissances dont il dispose et présente la sémantique du
programme a travers des résultats qu'il désire obtenir sous forme de
déclarations de type. Cette approche peut étre utilisée conjointement avec
un systeme d’inférence de type pour améliorer I'efficacité au niveau temps
d’exécution et précision. |
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Nous avons présenté une étude sur la notion de type dans le langage de
programmation PROLOG. A travers des exemples, nous avons montré
I'intérét d’introduire cette notion dans un but d’une meilleure sécurité de
programmation. Deux travaux représentant |'approche déclarative et
I"approche inférentielle ont été exposés. Nous avons montré I'intérét de
I"approche inférentielle sur I'approche déclarative, ceci afin de garder la
simplicité de Prolog qui est un atout important. Cette extension doit donc
respecter cette simplicité.

Nous avons proposé un systeme d’inférence de type. Ce systéme
n’exige aucune information du programmeur. Il est basé sur une simulation
de I'unification et une simulation de tous les appels possibles avec un
traitement particulier des appels récursifs. La sémantique que nous avons
donné a la notion de type d’un prédicat est un sur-ensemble de son ensem-
ble de succeés. Nous avons présenté quelques améliorations envisageables
afin d’améliorer la précision du syst¢tme. Nous avons présenté quelques
applications des résultats de I'inférence dans un but de vérification et/ou
.d’optimisation en interprétation et/ou en compilation.

Perspectives

Pour ce qui est des perspectives, plusieurs directions de recherches
sont envisagées actuellement pour I'utilisation de la connaissance des types
dans un but d'une meilleure implémentation du langage.

D’un point de vue pratique, le chemin de I'utilisation de la connais-
sance des types dans les implémentations peut étre envisagé. En effet, nous
avons cité dans cette étude quelques applications possibles des résultats de
I"inférence des types a la compilation et/ou a I'interprétation. Nous pensons
que la réalisation d'un compilateur pour un PROLOG typé prenant en
compte les optimisations citées précédemment serait une voie intéressante.

D’un autre point de vue, il faudrait rattacher notre travail a
I'interprétation abstraite des programmes PROLOG. Des travaux ont été
effectués récemment sur ce domaine [Kanamori87], [Bruynooghe87a, 87b].
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Annexel: Le systeme d’inférence de type

Dans cette annexe, notre méthode d’inférence est présentée par des
regles et des algorithmes. Nous faisons apparaitre ses aspects opératoires et
algorithmiques. Elle se résume a la détermination des types des prédicats
contenant éventuellement des variables de type et la génération
d’inéquations pour avoir les types de ces variables de type. La
détermination des types des prédicats et la génération d’inéquations se font
respectivement par application de deux ensembles de regles. Les
inéquations sont générées par une simulation de I’unification et une simula-
tion de tous les appels possibles des corps des clauses. Leurs
transformations, pour obtenir les types des variables de type, sont
effectuées par une exécution simulant la stratégie de résolution avec un
traitement particulier pour les appels récursifs.

Si nous analysons les expressions d’inéquations générées lors de la
simulation de I'unification, simulation de tous les appels possibles et
€clatement des opérateurs ou et &, nous remarquons qu’elles expriment
I’arbre et/ou avec un traitement particulier des appels récursifs.

Les étapes de I’inférence

L’inférence des types des prédicats d’un programme se fait en deux
passes: '

* Dans la premiere passe le programme est décomposé en parties
indépendantes.

* Dans la seconde passe les types des prédicats de chaque partie
indépendante sont inférés, utilisant éventuellement les types des
prédicats d’autres parties indépendantes.
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N

1. 16"¢ passe: décomposition du programme.

- Soit par exemple le programme "reverse" composé des prédicats "rev"

et "append:

rev({].[D.

rev([AIB]. C) :- rev(B. D). append(D. [A]. C).
append((]. K. K).

append(|XIL], M, [XIN]) :- append(L. M. N).

L'inférence du type de "rev" utilise celui de "append” (rev appelle append)
mais le type de "append” n’utilise pas de celui de "rev", (append n’appelle pas
rev). Pour inférer le type de "rev” il est nécessaire d’inférer celui de "append”
une premiere fois. Ce méme type de "append” (2 un renommage des any,
pres) est inféré une seconde fois lors du traitement du prédicat "append".
Cette répétition ne se produirait pas si nous inférions le type de "append”,
puis si nous utilisions ces résultats pour inférer celui de "rev".

- Soit I’exemple suivant composé de trois prédicats p. q et r:
p(a).
pU(X)) :- q(X).
q(e(Y)) :- p(Y). r(Y).
r(b).
nZ) :- f(((Z))

Pour inférer le type de p nous devons inférer le type de q (p appelle q).
Pour inférer le type de q nous devons inférer les types de p et de r. Les
clauses de r n’appellent aucun autre prédicat (autre que r). Le calcul du type
de r ne nécessite donc aucun type d’un autre prédicat. Nous commengons
par inférer le type de r. Nous inférons ensuite les types de p et q (qui
s"appellent entre eux dans les deux sens) en méme temps, utilisant le type

der.

Pour avoir I’ordre d’inférence des types des prédicats d’un programme,
nous décomposons ce programme en parties indépendantes. Pour
décomposer un programme, nous dressons le graphe d'appel lui
~correspondant. Dans un graphe d’appel les noeuds sont les prédicats du
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programme, et les arcs entre ces noeuds sont formés de la maniere
suivante: nous avons un arc du noeud p au noeud q si une clause de téte p
appelle le prédicat g. Nous cherchons les composantes fortement connexes
du graphe. Nous remplacons ensuite chaque composante fortement connexe
par un noeud. Nous obtenons un graphe de dépendance (sans cycles).
Nous commencons par inférer les types des prédicats des feuilles, puis
nous remontons jusqu’aux racines en transmettant les résultats (types
inférés) des noeuds fils aux noeuds péres.

Une partie indépendante (composante fortement connexe) du graphe
d’appels contient tous les prédicats tétes de clauses qui s’appellent entre
eux dans les 2 sens d’une maniere directe ou indirecte. On trouve un

algorithme pour déterminer les composantes fortement connexes d’un
graphe dans (Tarjan72).

Exemple. Soit le programme suivant:

p:-r.q.
r:-q.
q:-s.q.
q:-p.
S.
donnant comme graphe d’appel:
p
r — (] ———

Nous avons deux composantes fortement connexes ((p. q. 1) et (v)).

Le graphe de dépendance est donc:

pPgr
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Nous inférons le type de s puis ceux de p. q et r en méme temps en

utilisant le type des.

Nous avons réalisé un programme écrit en Prolog pour décomposer un
programme en parties indépendantes. Le méme algorithme a été utilisé
pour un méme traitement que précédemment pour les modes [Oudot87].

Le graphe de dépendance du 1" exemple précédent est:

rev

append

Le graphe de dépendance de I’exemple (2) précédent est:

P4
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by

2, 2tme passe: Inférence des types d'une partie indépendante.

L’inférence des types des prédicats tétes de clauses d’une partie
indépendante se fait en 3 étapes:

(i) Calcul des types des prédicats a partir des tétes des clauses. Ces
types contiennent éventuellement des variables de type qu’il faut remplacer
par leurs types. Nous formons les équations de type TJ =1 0ol t (contenant
des variables de type éventuellement) est le type de I'argument ayant T.. i
comme composante de type.

(ii) Génération des inéquations par simulation de I’unification et simu-
lation de tous les appels possibles des corps des clauses. (Parcours d’un
niveau de I’arbre et/ou en largeur au niveau de chaque clause avec corps).

(iii) Transformation des inéquations par une exécution simulant la
stratégie de résolution en traitant d’une maniére particuliére les appels
récursifs. (Parcours de I'arbre et/ou en profondeur en traitant de maniere
particuliere les appels récursifs). Nous résolvons ensuite les équations de

type.
2.1. Calcul des types des prédicats.

Nous rappelons que le type T, d’un prédicat p n-aire téte de m clauses
est un n-uplet <T,. ... T_>. Lai®"™ composante T, est la réunion ordonnée
<Ty v vT > de tous les types T des f““e“ arguments (i=1,n) des
définitions j (j=1.m) du prédicat p.

Une équation de type est de la forme LTI ou t est le type de
I’argument ayant TJ comme composante de type.
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2.1.1. Regles de calicul des types.

Soit fa définition générale d'un prédicat p:

Py - [ conjonction de formules atomiques
Py i~ €. avec ¢, = \ ou

T T | @
Pn - €

En appliquant les régles suivantes a une partie indépendante d’un
programme PROLOG, nous obtenons les types des prédicats tétes des
clauses contenant éventuellement des variables de type.

1) Si un argument est un atome alors son type est cet atome.

2) Si un argument est une variable qui n’apparait que dans la téte
d’une clause alors son type est "any'.". Changer I'indice de any; a chaque
passage d’une variable a une autre.

3) Si une variable x apparait dans la téte et dans le corps de la clause,
nous lui faisons correspondre une variable de type X qu’il faut remplacer
par son type. (Renommer les variables a chaque passage d’une clause a
une autre)

4) Si I'argument est un terme fonctionnel f(a,. ... .a ), son type est
fit,....1,) ol est le type de a, (i=1.n).

5) Soit la j*™ définition d'une formule atomique playj. - ) téte d’une
clause olt chaque a. a un type T, (i=l.n), le type de p; est: T =<T ... T;>
ij ij ) P; 1j nj

6) Soient les m définitions p; (i=1.m) d’un prédicat p.

Pytyi-€). avec T = TI

Py
Pylyi-Cy. avec sz = T2
Pmlm Cm: 2VeC Tpm = Tm

Typede p  --mmmmmmosommmmmesooooomsmemoemoes
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Soient T, les types du prédicat p avec m définitions, i=1.m.

disjoncion v ceeeeee

Tp=Tlv .vT =<T“v...vTIm v e Tnlv“'”nm>

Si une variable apparait uniquement dans le corps de la clause en plus
d’une position alors son type est déterminé pour pouvoir décider de la
possibilit¢ ou non de la suite d'appels envisagée. Nous calculons
Iintersection des interprétations des types de cette variable en ces
différentes positions. Si cette intersection est vide alors la suite d’appels
envisagée est une suite impossible.

Si une variable n’apparait que dans une seule position dans le corps
de la clause alors son type ne fournit aucune information sur la possibilité
ou non de Iunification. C'est une variable libre qu’on représente
syntaxiquement (C-Prolog [Pereira84) par le symbole indéfini " ".

2.1.2. Equations de type:

Nous produisons les équations de type Tj =t ol t est le type de
I’argument ayant T;; comme composante de type.

U= atome / any, / X / f(t ") ou X est une variable de type.

Dans cette 1° étape, nous n’avions traité que les tétes des clauses.
Les types obtenus (membres droits des équations de type) contiennent
éventuellement des variables de type (variables X de la regle (3)) qu’il faut
remplacer par leurs types, obtenus en examinant les corps des clauses.
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2.2. Génération des inéquations.

Si une clause n’a pas de corps (un fait), alors les variables apparaissant
dans cette clause ont des types any,. Par conséquent il n’y a pas de variables
de type dans les membres droits des équations de type. Nous ne produisons
pas d'inéquations pour cette clause.

Si la clause a un corps alors les équations de type contiennent des vari-
ables de type dans leurs membres droits. Ces variables correspondent ala
variable X de la regle (3) de I'ensemble de regles précédent. Elles seront
remplacées par leurs types obtenus aprés la transformation des inéquations
générées au cours de cette étape. Cette génération est faite par simulation
de I'unification: (un argument ¢, d'un appel unifié avec un argument ayant
le type t, d’une définition est simulé part, <t,), et par simulation de toutes
les possibilités d’appels des corps des clauses.

2.2.1. Regles de génération des inéquations.

En appliquant les régles suivantes 2 une partie indépendante d’un
programme PROLOG, nous obtenons une expression d’inéquations
simulant tous les appels possibles des corps des clauses. Nous parcourons
un niveau de I'arbre et/ou en largeur au niveau de chaque clause avec

corps.

a) L’appel de 1ai®™ clause de p. p,(t",...t" ):-corps; par p(i,...t) , produit
le systeme d’inéquations:

" s; = py < Uy & &t < vy corpsi"

Le nombre d’inéquations de s, est égal a I'arité de p. Les variables
des v, n"apparaissant que dans la tete de la clause sont remplacées par
des dny Les variables restantes sont des variables de type. Si p appelle
un predlcat dont le type est déja calculé alors corps; = @.

b) D’une suite d’appel p,. ... p, (une possibilité d’appel pour chaque but
p;). nous produisons le systeme d’inéquations formé par la conjonction
de tous les systemes s, générés par chaque appel p, de la regle (a):
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SJ-=s|&32&....&5n

Le nombre d’inéquations du systeme S; est €gal a la somme des
arités des buts p;, pour i=1.n.

¢) Soit une clause p:- P|- - Py- SUPPOSONS que nous avons m, définitions pJ
pour le but p; G=l.m, et i=1.n). Nous obtenons 11 m, (produn des m, i=i.n)
suites d’ appel possubles Ces Nm, suites d’ appels sont produites dc la
maniere suivante:

hnm
SSp=ou S =0ou appel(pI pl’))&(ou cnppel(p2 P> ))& &(ou dppel(p P; ))& &(ou appel(p P, ")
j=1 J=1 I=1 r=1/

ou le signe "ou" est pris dans le sens de "ou" et le signe "&" est
pris dans le sens de "et". Appel(p, pJ) signifie que p; est unifié avec
(appelle) sa j*™ définition. Nous renommons les vanables et les any, &
chaque passage d’un appel a un autre. Nous obtenons la disjonction de
systemes suivante: '

SSp = Sl ou 82 ou ... ou Sk avec k =11 mj pour j=1.n.

ol chaque systéme S; correspond a la j*™ combinaison parmi les
M m, possibles (j = L.Mm, et i=l.n) produite par (b). Toutes les expres-
sions s, de SSp ont les mémes membres gauches des inéquations. Ils
correspondent aux arguments des buts du corps de la clause.

d) Pour toutes les r définitions d’un prédicat p (une procédure), nous
prenons la disjonction v des ss_. La i*™ expression ss correspond a
lai®™ clause du prédicat p produne par la regle (c). Nous obtenons:

I_=p(SS - SS ... v SS
p = PO%p, V0, ¥ ¥ SSp)

e) Pour obtenir I'expression d’inéquations d’une partie indépendante
contenant les prédicats p. q. r... s tétes de clauses, nous faisons la

conjonction de toutes les expressions lp R , de ces prédicats
produites chacune par (d). Nous aurons | expreesnon finale:
I = Ip& 'q& ll,& e & s
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2.3. Transformation des inéquations

Lors de la précédente étape de génération des inéquations, nous avons
simulé toutes les combinaisons possibles d’appels. Nous effectuons un
premier filtrage de chaque expression d’inéquations de (b) pour €éliminer
éventuellement des systémes impossibles correspondant a des unifications
impossibles. Les regles de filtrage ont été présentées dans le chapitre 3. Les
systémes restants seront transformés comme ci-dessous.

2.3.1. Principe de la transformation.

Dans [l'inférence des types, la plus importante étape est la
transformation de [’expression d’inéquations générée lors de la phase
précédente. Cette transformation est basée sur une simulation du parcours
de I'arbre et/ou en profondeur d’abord. Nous simulons ce parcours, en
effectuant un traitement particulier sur les appels récursifs. En traitant ces
appels récursifs de cette maniere, le parcours de I'arbre s’arréte toujours, il
en est de méme pour la transformation des inéquations. En termes d’appel
de prédicats, I'enchainement d’appels s’arréte toujours.

Pour déterminer le type d’un prédicat p, téte de la iéme clause, nous

déterminons les types de ses variables de type; nous examinons toutes les

configurations d’appels possibles du corps de la clause; en termes
. .eme . .

d’inéquations nous transformons la i~ expression de I_ de (d) simulant

1
, . . .eme ) (f
toutes les configurations d’appel de la i clause du prédicat p.

Pour transformer une configuration d’appel représentée par
I'expression d’inéquations s, & ... & s , nous transformons tous les systémes
s; pour i=1.n. Chaque s; est de la forme pt; <t} & ... & t <t') corps;.

Un systéme p(t, <t & .. &t <t ) corps; €st "sans appel" (ou transformé)
lorsqu’il ne contient plus de variables de type dans les parties droites de ses
inéquations; ce qui correspond a I'unification de son prédicat avec un fait
(¢ est-a-dire corps, = &), ou avec un prédicat dont le type est déja calculé.

Il devient "sans appel” aussi lorsqu’il forme un appel récursif. Nous lui
“appliquons le traitement spécial des appels récursifs.
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Le cas restant est celui ou “corps;” n’est pas vide et p; ne forme pas un
appel récursif. Dans ce cas, nous mémorisons le predlcat p, €t nous
déterminons le type de chaque but de corps;. La mémorisation des prédicats
traités permet de détecter les appels recursnfs Une fois les domaines des
variables de type des buts ' ‘corps;’ detenmnes nous remplagons les variables
de type des v; des mequatlons t, < ', par leurs solutions maximales en
explorant les resultats combmatonrement Le systeme d’inéquations devient
alors "sans appels".

2.3.2. Algorithmes de transformation

Dans ce paragraphe nous présentons les algorithmes de transformation
des systemes d’inéquations que nous avons développé. Nous avons montrer
comment certains algorithmes évitent de boucler en mémorisant certaines
informations.

Entrée: Pour calculer le type des prédicats, nous avons en entrée, les types
des prédicats sous la forme:

Tp=<T“ le .T]I
et les équations de type TJ——I correspondantes aux composantes de type.
Nous avons aussi I’expression d’inéquations suivante:

I—lp&lq,& “"&ls )

vT>

ou chaque expression | p €St donnée par:

=p(SS_. vSS_ v..vSS ) Q
M P ) Pin )

I
p
oll une expression SSP correspond i la i*™® clause de p:
SS = p(S ou S ou...ou Sk) ou k< ﬂmj 3)

ou chaque expression S; correspond a une combinaison d’appel possi-
ble des buts du corps de la clause. Chaque expression S; est donnée par:
SJ-\ &sy& .. &S 4)

ou s, correspond i un systeme d’inéquations correspondant a un appel
de predlcat donné par: 5= Pl S & & <t ycops, (5)
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L’Algorithme: La transformation des inéquations se fait comme suit:
(a)* Pour calculer le type d"un prédicat p tétes de clauses nous calculons le type de ses

clauses par (b), (nous transformons toutes les expressions de (2)).

(b)* Pour calculer le type d’un prédicat P; téte d’une clause, mémoriser le prédicat Py
transformer toutes les expressions Si de (3) par (c). Aller a (g).

(¢c)* Pour une suite d'appels, transformer les systémes de (4) par (d). Aller a (f).

()* - Si le but est unifié avec un fait alors le systeme est sans appels. Aller a (e).

- Si le but forme un appel récursif (prédicat mémorisé) alors lui appliquer le traite-
ment spécial des appels récursifs, il devient sans appels. Aller a(e).

- Si le systtme a un corps alors calculer les domaines des nouvelles variables de
type des buts par (b) aprés renommage des any,.
Calculer fes intersections éventuelles el'possiblcs(ﬂ.

Remplacer les variables de type par leurs solutions maximales (combinatoire-
ment).

Le systeme devient alors sans appels. Aller a (¢).
(¢)* Normaliser le systeme. Aller a (¢).

(f)y* Séparer les inéquations d'une expression (4) de syst¢mes sans appels en:
-(i) Inéquations productives (les membres gauches sont des variables de type).
-(ii) Inéquations contraintes formée par le reste des inéquations.
. Eliminer les inéquations possibles et toujours vraies de cette classe (ii). (1)
Si une classe (ii) est impossible alors la classe (i) correspondante est impossible.
Les inéquations restantes forment unc contrainte Cj sur la classe (i). .

(g) * Appliquer I'opérateur "+" aux classes d’inéquations productives de (3).
* Prendre les solutions maximales des inéquations de (g) (combinatoirement).
Calculer les intersections éventuelles de ces solutions maximales

Produire autant d’équations Tij =t qu'il y a de domaines pour X apparaissant dans t.

(+) Tous les termes sont définis (pas de any., ni d’appels récursifs).
(++) Pas de composantes de type, ni de variables d"hypothese ni de contraintes.
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Inéquations toujours vraies:
Les inéquations suivantes sont toujours vraies.

-as<tU etae I(t") avec a un atome.
-X< L& ..& X< Letla)n..n 1) #9
- Une inéquation Y <t €t Y n’apparait que dans cette position comme membre gauche.

Inéquations toujours fausses:
Les inéquations suivantes sont toujours fausses.

-a<t etadl(t') avec a un atome.
~X$tl &...&XSlnet l(tl)m...ml(tn)=®.

Traitement des appels récursifs.

Le traitement particulier des appels récursifs s’effectue de la méme
mani¢re que dans le chapitre 3. Si au cours du calcul du type d’un prédicat
p, NOus rencontrons une unification d’un but q; avec sa définition gj:-corps par
ol nous sommes déja passé (q. est mémorisé-nous sommes entrain d’inférer
le type de q;), nous prenons alors les ™ composantes de type T;
correspondam a la j*™ clause du prédicat q. Le systeme d’ inéquations
"t ] SUp&..& 1 <t corps,” de cet appel devient alors
s T j& - & ty < Tp; pas de corps”. Les membres droits des inéquations sont
remplaces par les composantes de type Tjji=ln du type de ¢q. Le systéme est
ainsi devenu sans appels.

Normalisatian.

Nous normalisons les systémes sans appels, en éliminant toujours les
systemes impossibles. La normalisation appliquée a un systéme
d’inéquations s; sans appels (corps,=2), donne un autre systéme d’inéquations
s'; (éventuellement s;) ou ses membres gauches sont des termes simples
(atomes ou variables) correspondant aux termes syntaxiques du but, plus
éventuellement un ensemble d'hypothéses. Les regles de normalisation ont
€té présentées dans le chapitre 3.
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Sortie de la transformation:

En sortie de cet algorithme de transformation, nous
obtenons les équations de type suivantes (une composante de type peut
avoir plusieurs équations).

Tij = YCk
YCk =Y / Y\Ci (Y avec une contrainte Ci)

Y = atome / any; / YCI +..+ YCn /r! (t +.+ f(r) +..+ tn) / Tkl / T’i / f(YCl. .. YC )

n

ou t. est un €lément de type , T, est une composante de type, T', est
une variable d’hypothese et C, une contrainte.

2.3.3. Résolution des équations de type.
Entrée: L’entrée de cette étape est la sortie de |'étape précédente.

Elimination des composantes de type et des variables d’hypotheéses.

Nous avons dit dans le chapitre 3 qu’une équation de type est résolue
si son membre droit est un élément de type. Le but de cette résolution est
donc d’éliminer les composantes de type T,,, les variables d’hypotheses T';
et les contraintes C; des membres droits des équations de type. Nous ne
passons par cette résolution que si la partie indépendante contient un appel
récursif. C’est a ce niveau donc qu’apparaissent les éléments de type
récursifs.

Si la partie indépendante ne contient pas d’appels récursifs alors les
membres droits des équations de type ne contiennent ni composantes de
type T., ni variables d’hypothése T, ni contraintes C; (pas de traitement
spécial des appels récursifs). Les équations de type sont donc résolues et
nous passons directement au calcul de I'intersection.
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Algorithme de résolution des équations de type:
(a) * Empiler la composante de type Tij'

* Sol = &. Traiter toute la partie droite de I'équation de type Tij =Y.
(b) * Si Y est:

- un atome ou any. alors ajouter Y a Sol.

- Une union Yl +..+ Yn alors:
- Résoudre chaque Yi par (b).
- Calculer les intersections éventuelles et possiblcs(f)
- Produire autant de Y qu’il y a de solutions Yi'

- Un élément de type r!(ll +..f(r)+ ...+ ln) alors 1'ajouter a Sol.

- Une composante de type Tkl alors:
- Si TkI € Pile alors ajouter K (récursion au niveau de Tkl)
Sinon Renommer les any; de Tkl =t— TkI =t
- Résoudre les équations de type Tkl =1’ par (a),
- Calculer les intersections éventuelles et possibles, )
- Produire autant de Y qu'il y a de solutions.

- f( YCI’ YCn) alors traiter ses arguments par (b),
L
- Calculer les intersections éventuelles et ossibles () our YC.,
p p i

- Produire autant de Y qu’il y a de solutions.

- Une variable d’hypothése T'k alors:
- Décomposer I'hypothése correspondante par I'algorithme ci-dessous,
- Traiter les résultats de la décomposition par (b),
- Calculer les intersections éventuelles et possibles (”,

- Produire autant de Y qu’il y a de solutions.

- Si récursion au niveau de Tij alors Solution = rii ! Sol sinon Solution = Sol.

(1) Tous les termes sont définis (pas de any.. ni de contraintes).
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Sortie de la résolution: Nous obtenons en sortie de l'algorithme, des
équations de type de la forme (un T peut avoir des équations multiples):
T..=YC

ij )
' YC = élément de type / élément de type(C;) (aVeEC contrainte)

Algorithme de décomposition. Pour déterminer les valeurs prises par une
variable d’hypothese T", = { t/ f(..t.) € I(T;;) 1, nous décomposons T;; avec f(v)
par application de I’algorithme suivant en interprétation ensembliste: (tous
les éléments de T; peuvent étre sous une contrainte C,, auquel cas la
solution sera aussi sous cette contrainte).

Entrée - Variable d’hypothese T, = {t/f(...t...) € I(Tij)}.
- Equations de type T;=t
- Hypotheses générées par la normalisation.
L’ Algorithme.
* Pile = &
* empiler (T‘k. Tij)
(a) * Si t = atome alors .
*Siv= Ay, alors T', = t..
*Sit= any, alors T'i = anyj
*Sit= ty + oty alors décomposer T’i avec t, pour i=1,n.
*Sit= r?(lI +ott) alors décomposer T'k avec les , en remplacant r
par r !(ll +.o 4+ + .+ tn) chaque fois que
c’est nécessaire en renommant les any..
*Sit= Tkh alors si (T'k. Tkh) e Pile
alors T’i = anyj (solution maximale) *)
sinon empiler (T’k. Tkh)‘ aller en (a).
*Sit= T’j variable d’hypothese sur Trs alors
- empiler (T"., Trs)‘ aller en (a)
- Soient S les résultats de la décomposition.
- Calculer les intersections possibles et éventuelles.

)

- Décomposer T’k avec S.

() Tous les termes sont définis (pas de any, ni de contraintes).
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Sortie: Domaine de la variable d’hypothése T, (éventuellement multiple).

Remarque: Dans cet algorithme nous faisons remarquer qu’au niveau de
I’étape (*), nous ne continuons pas la décomposition de T, avec le résultat
de la décomposition de T,n- Nous donnons a T, la solution maximale any;.
Une décomposition a fond est une éventualité permettant de préciser mieux
le domaine de la variable d’hypothese.

Vérification des contraintes.

Pour vérifier la possibilité ou non d’une
expression de systtmes normalisés, nous avons séparé les inéquations en
classe d’inéquations productives et classe d’inéquations contraintes. Nous
avons verifié les inéquations possibles (cas de non récursivité). Les
inéquations restantes formaient une contrainte sur la classe d’inéquations
productives. Nous vérifions maintenant ces contraintes.

Entrée: En enuée de cette vérification, nous avons les expressions:

-Cy a vérifier.
-T..=YC.

1)
- YC = élement de type / élément de type (C)) (avec contrainte(s)).

Nous appliquons la technique de vérification des contraintes introduite
dans le chapitre 3.

Sortie;
Nous obtenons en Sortie la liste des contraintes fausses, la liste des
contraintes vraies, ainsi que les équations de type sans contraintes:

Tij = ¢élément de type

Une composante de type T;; peut avoir des €quations de type multiples.



Intersection.
Entrée: L’entrée de I'algorithme d’intersection est:
Tij = élément de type
Une composante de type T;; peut avoir plusieurs équations.

Nous calculons I'intersection des membres droits des équations de type
ayant le méme T, comme membre gauche. Ceci revient 2a faire
I'intersection des interprétations des éléments de type correspondants.
Nous utilisons les régles commutatives données dans le chapitre 3.

Sortie:
En sortie, nous obtenons un élément de type pour chaque
composante de type T donnée par:

Tij = élément de type

Chaque composante de type T;; @ une équation unique dont le membre
droit est le type de I'argument ayant Tij comme composante de type.

Nous simplifions les résultats comme précédemment.
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3. Utilisation des types calculés.
Dans la 1°™ passe nous avons décomposé le programme en parties

indépendantes. Pour calculer le type des prédicats d’une partie

indépendante nous utilisons éventuellement des types déja calculés.

Si les membres droits des équations de type d’une composante de type
T de I’entrée de I’algorithme d’intersection ne contiennent pas de any, alors
le type s simplifié obtenu aprés le calcul de I'intersection eventuelle sera
utilisé pour les inférences ultérieures. Lors de la simulation de I’unification
d’un terme 1, avec cet argument ayant T;j comme composante de type, nous
produisons alors I’inéquation , <.

Par contre si ces membres droits contiennent un any,, alors ceux sont
ces expressions multiples qui seront utilisées combmatonrement pour les
inférences ultérieures. Ceci afin de garantir la propagation des nouvelles
formes éventuelles des any;. Nous produisons alors I’inéquation

<y .
l'_ll&...&ln

Au niveau du filtrage, de la normalisation et de la prise de la solution
maximale cette inéquation est équivalente a la conjonction:
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4. Possibilité de déclaration des types.

Les déclarations des types des prédicats connus (ou imposés) par le
programmeur peuvent étre prises en compte par le systeme d’inférence
pour améliorer son temps de réponse. Ces déclaration se font pour les
prédicats souvent utilisés dans les programmes PROLOG, ou les faits. Elles
sont données de la méme maniere que les types des prédicats prédéfinis.

Les déclarations se font de la maniere suivante:
prédéfini(Prédicat. Arité, [p(T .. T Dee@(Ty e T D).

Exemple. ,
Déclarer le type de equal(X. X). par prédéfini(equal. 2. [equal(any,. any)]).



A NNZE X E: Exemples d’inference.

append([],K,K).
append(([X|L],M, [XIN]) :- append(L,M,N) .

equal(L,L).

p(f(a)).
p(A) :- p(f(A)),pl(g(A)).

ppfa) .
pp(f(X)) :- gq(X).

qq(b) .
gg(g(Y)) :- rr(Y).

rre(c).
rr(t(2)) :- pp(2).

per=ela,b).
pere(b,c).

gpere(X,Y) :- pere(X,Z),pere(2,Y).

graphe(a, b) .
graphe(b, c) .
graphe(X,Y) :- graphe(X,2),graphe(Z,Y).

long((]).
long ([ ]).

long([A,B|C}) :- A<B, long([BIC]).

pop(a).
pop (£(A,B)) :- pop(A),pop(B) .

pfg((]).
Pfg(£(A)) :- pfg(a).
Pfg(g(B)) :- pfg(B).



g

substract (s(0),0).
substract (s(s(X)),s(Y)) :- substract(s(X),Y).

iiste((]).
liste({XIL}) :- liste(L).

appendliste( (], [L], (L]).

appendliste([X'L], [M], [XIN]) :- appendliste(L, [M],6N).
tri((]).

tri((_1).

tri({A,BIC]) :- A<B,tri([BIC]).

longueur((],0).
longueur([A|B],N) :- longueur(B,M),+(M,s(0),N).

longueurfauz({],0).

longueurfaux([A|B],N) :- longueurfauxz(N1,B),+(N1,N,s(0)).
even([]).

even([_IL]) :- odd(L).

odd(([_]).

odd([_, _IL]) :- even([_IL)).

pequal (X) :- equal(X,f(X)).

frere(a,d).

cousin(A,B) :- pere(AA,A),pere(BB,B),frere(AA,BB).

p3(a).
p3(b).
p3(op(A,B)) :- p3(A),p3(B).

pé( ).
pa(X) :- q4(£(X)).
q4(Y) :- pa(g(Y)).



att(a).

vat (X,Y) :- vatl(a,X,Y).

vatl(b,c, f).
vatl(a, , ).

vatl(a,a,a).

integer (0).

integer(s(X)) :- integer (X).
pll(A,B):-qll(B,A).
qll(X,Y):-eq(X,Y),eq(X,Y).
fl11(A):-pll(a,f(a)).

ql3(a).

gl3(f(X)) :- ql31(X).

ql3(g (X)) :- gl32(X).

ql3l(a).
ql31(f(X)) :- ql31(X).

ql32(a).
g132(g(X)) :- ql32(X).

PL4(£(f(f(f(a))))).
pl4(X) :- pl4(f(x)).

qlS(f(a)).
qld(X) :- qlIS(£(£(X))).

plé(f(a)).
plé(g(a)).
Pl6(A):-ql6(A),pl6(f(A)).

ql6(B) :-pl6(g(B)).



£00 (A, B, C) :-p01 (£(A),g(B),C).
pUl(F,F,G):-p002(F,G).
p002(H, I):-qO0(H, I).

q00 (K, K) .

q00 (J, L) :-q00 (J, L) .

P20 (X,Y) :=q20(X, Y) .

q20 (K, K) .

q20(A, £(B)) :-p20(s(A),B).

p21(£(£(0))).
P21 (£(X)) :-p2l(£(£(X))) .



ALV o T12 Vol vV Tim ,
T21 Vv T22 v vV T2m,

Tnl V Tn2 v V. Tnm >
Tij correspond au type de 1l’argument i dans la definition j.
&!*ltlbt*i‘t&&l*‘&&'i**'»ttﬁ*ﬁl&&*!l#n.»&*ll‘&*i&i*l&&'*iﬁ‘i*lll*ﬁiwﬁt&*ﬁ#*

traitement de la partie independante: [p21]

P21 (£(£(0))).
P21(£(X)) :=p21 (£(£(X))).

< £(£(0)) v £(0 + any) >

traitement de la partie independante: [q00]
q00 (K, K) .
q00(J,L) :-q00(J,L).

< any \ r ! (any + r) , any \" r ! (any + r) >

traitement de la partie independante: [ql5]

qlS(f(a)).
ql5(X) :-qlS(£(f(X))).

Dans la clause: ql5(2), les suites d’appels commencant par: [gl5(1)], sont des branches d’echec.

< f(a) \Y any >

traitement de la partie independante: [pl14)

PLA(f(f(f(f(a))))).
Pl4(X) :-pl4 (£(X)).

< £(f(f(f(a)))) v f(f(f(a))) + f(f(a)) + any >



traitement de la partie independante: [ql32]

ji32(a).
q132(g(X)):-ql32(X).

< a v r ! (g(a + r)) >

traitement de la partie independante: [ql31]

ql3i(a).
ql31l(f(a)):-ql31(X).

< a v r ! (f(a + r)) >

traitement de la partie independante: [integer]

integer (0) .
integer (s (X)) :-integer (X) .

<0 v r ! (s(0 + r)) >

traitement de la partie independante: ([vatl]

vatl(b,c,f) .
vatl(a, , ).

vatl(a,a,a).

< b v a v a , c V any V

traitement de la partie independante: [att]

att (a) .

f

v

any V

a

>



-rasLtehiient de la partie independante: [p3])
p3(a).

p3(b).

p3(op(A,B)):-p3(A),p3(B).

<a V b v r! (opla+b+r, a+b+r)) >

traitement de la partie independante: [frere]
fere(a,d).

<a, d»>

trailtement de la partie independante: [longueurfau::]

longueurfaux((],0).
wo:ocmcnmm:mAﬁw_mu~zvN:Ho:@cmcnmmcmAzH\wv\+Az\z-waovv.

Dans la clause: longueurfau:(2), la suite d’ appels: longueurfaux (1), +(0,0,0), est une branche d’echec

<[] v o{y ., 0 voo{1>

traitement de la partie independante: [longueur]

longueur((],0).
HosocmCHﬁmb_mu~zv"uwo:a:mcnaw‘sz.+Az~onv\sz

< {1V ¢! (lanyl[] + r]) |, 0 V. r ! (0+s(n)) >



>

traltement de la partie independante: [tri]
“ri{(]).

tri({_1).

tr1((A,BiC}):-A<B,tri((BIC]).

Dans la clause: tri(3), la suite d’appels: <(any,any),tri(l),

< (] v (any] V any , anyl[] + £ ! ([anyl[] + £])] >

traitement de la partie independante: [appendliste]

appendliste([], [K], [K]).
appendliste ([A|B], [C], (AID]) :—-appendliste(B, [C],D).

est une branche d’echec

<[] v r ! (f{anyi(] + r]) , [any] V fany + r ! (any + r))] , [any] V r

traitement de la partie independante: [liste]

li:te([]).
liste([A|B]):-liste(B).

<[]l VvV r! (lanyl[] + r]) >

traitement de la partie independante: [substract]

substract (s(0),0).
substract(s(s(X)),s(Y)):-substract(s(X),Y).

< s8(0) V s(s(0 + r ! (s(0O + )))) , 0 v r ! (s(0 + r)) >

traitement de la partie independante: ([pfg]

pfg((]).
pfg(£(A)) :-pfg(A).
nfa(f(RY) :-ofa(B) .

'

({any| {any] + r]) >



traitement de la partie independante: [pop]

pop(a).
pop (£ (A,B)) :-pop (A), pop (B) .

< a V r! (ffa+r, a+r)) >

traitement de la partie independante: [long]
long ([

.
long ([_]).
Honoﬂﬁw‘m_o_v"oPwawo:QAﬁw_n_v.

Dans la clause: long(3), la suite d’ appels: <(any,any), long(l), est une branche d’ echec
<{] v [any] \Y lany, anyl{] + r ! (lanyI[] + r])] >

traitement de la partie independante: [graphe]

graphe(a,b).
graphe (b, c) .
@nmvsmAx~<v"«onmv:mAx.Nv‘onwv:maw~<v.

Dans la clause: graphe(3), la suite d’ appels: graphe (1) ,graphe(1l), est une branche d’ echec
Dans la clause: graphe(3), la suite d’ appels: graphe(2),graphe(l), est une branche d’echec

Dans la clause: graphe(3), la suite d’ appels: graphe (2),graphe(2), est une branche d’ echec

< a v b v a , b v c v r! (c+r) >

traitement de la partie independante: [pere]

pere(a,b) .
pere(b,c).

<aV b , bv ¢»>




traitement de la partie independante: (p]

p(f(a)).
p(A):-p(£(A)),p(g(A)).

Dans la clause: p(2), les suites d’appels commencant par: {p(l),p(l)], sont des branches d’echec
Dans la clause: p(2), les suites d’appels commencant par: [p(l),p(2)], sont des branches d’echec

< f(a) v a + any >

traitement de la partie independante: [equall]
equal (L, L) .

< any , any >

traitement de la partie independante: [append]

append([],L,L).
append( [X{L],M, [XIN]):-append(L,M,N) .

< {1 v r ! (lany!|[] + r]) , any V r ! (any + r) , any V r ! ([lanylany + r]) >

traitement de la partie independante: [p20,q20]
p20(X,Y) : -q20(X,Y) .

q20 (K,K) .
q20(A,£(B)) :-p20(s(A),B).

q20 < any v any , any v r ! (f(s(any) + r)) >

p20 < any , r ! (any + f(r)) >



< any + r ! (any + r) , any + r ! (any + r) >

traitement de la partie independante: [pl6,gql6]
plé(f(a)).

plé(g(a)).

Pl6(A) :-ql6(A),pl6(f(A)).

gi6(B):-pl6(g(B)).

Dans la clause: pl6(l), les suites d’appels commencant par: [P16(2),9q16(1)], sont des branches d’ echec
Dars la clause: gl6(l), les suites d’appels commencant par: [pl6(1)], sont des branches d’echec

glé < a + any >

plé < f(a) V gl(a) V a+a+a+a+a+ any>

traitement de la partie independante: [qll]
qll(X,Y):-equal (X, Y),equal (X,Y).

< any , any >

traitement de la partie independante: [vat]

vat (X,Y):-vatl(a,X,Y).



Dans la clause vat(l), la suite d’appels: vatl(l), est une branche d’echec
< any + a , any + a >

traitement de la partie .ndeperdante: {at]

. at ({1).
at ([XiL]):-att(X),at (L).

< (1 v ¢! (lal{] + ]) >

traitement de la partie independante: {p4,g4]
p4(_) .

péd(X) :-q4 (£(X)) .

q4(Y) :-pd(g(X)) .

g4 < any >

p4 < any v any >

traitement de la partie independante: [pequal]
pequal (X) :—equal (X, £ (X)) .

< f(any) >

traitement de la partie independante: [even,odd]

even((]).
even([_|L]):-odd(L).

odd ({_]) .



odd < [any] V r ! (lany, any|lany] + r]) >

even < [] v lany|[any] + [any, any|r ! ({any] + [any, anylr])]] >

traitement de la partie independante: [gpere]
gpere (X,Y) :-pere (X, Z) ,,pere (Z,Y) .

- o

Dans la clause: gpere(l), la suite d’appels: pere(l),pere(l), est une branche d’echec
Dans la clause: gpere(l), la suite d’appels: pere(2),pere(l), est une branche d’echec
Dans la clause: gpere(l), la suite d’appels: pere(2),pere(2), est une branche d’echec

<a, c >

.

traitement de la partie independante: [p01]
pO1(F,F,G):-p002(F,G).

<any + r ! (any + r) , any + r ! (any + r) , any + r ! (any + r) >

traitement de la partie independante: [ql3]
gl3(a).

ql3(f(X)):-ql131(X).

gl3(g (X)) :-q132(x).

< a v fa+r ! (f(a + ))) V gla+r ! (g(a+1))) >

traitement de la partie independante: [pll]
pl1(A,B):-gll(B,Aa).

< any , any >



traitement de la parti. independante: {[cousin]
cousin(3,B) :-pere(AA,A), pere(BB,B),frere(AA,BB) .
Dans la clause: cousin(l), la suite d’appels: pere(l),pere(l),frere(l), est une branche d’echec

Dans la clause: cousin{(l), la suite d’appels: pere(l),pere(2),frere(l), est une branche d’echec
Dans la clause: cousin(l), la suite d’appels: pere(2),pere(l),frere(l), est une branche d’echec

v

Dans la clause: cousin(l), la suite d’appels: pere(2),pere(2),frere(l), est une branche d’echec

<{}r ., U} >

traitement de la partie independante: (qq,pp,rr]

pp(a) .
PP (£ (X)) :-qq(X) .

qg(b) .
qg(g(Y)) :-rr(Y).

rr(c).
rr(t(2)):-pp(2).

rr < ¢ V r ! (t(a + £(b + g(c + )))) >
pp <a V r! (f(b + gf(c + t(a+1r)))) >

q@q <b V r ! (g(c + t(a+ £(b +1)))) >

traitement de la partie independante: (p00]
p00(A,B,C) :-p01(£f(A),g(B),C).

Dans la clause: p00(1l), les suites d’appels commencant par: [p0l(l)], sont des branches d’echec

<}y, Yy, O} >

traitement de la partie independante: [f11]



-

En

Le

On

De

f (any) >
analysant les types inferes, on remarque que le pre’dicat "longueurfaux" est mal de’fini

de’finition de "appendliste" est mieux adapter que celle de "append" pour manipuler des listes.
remarque que la clause definissant le predicat "cousin" est mal-type (si l’echec n’est pas solution souhaitee)

meme pour le predicat "p00", il est mal-type.
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