
CENTRO DE INVESTIGACION CIENTIFICA Y DE

EDUCACION SUPERIOR DE ENSENADA

MANEJO DE LA eeeCeres EN PROGRAMACION
LOGICA

at}tS

MAESTRIA EN CIENCIAS

SONIA FAVELA MENON

Ensenada Baia California
Diciembre de 1989



BIBLIOTECA 42500
CICESE

RESUMEN de la Tesis de Sonia Favela Vara presentada como

requisito parcial para la obtencidém del grado de MAESTRO EN
CIENCIAS COMPUTACI ONALES. Ensenada, Baja California, México.
Diciembre de 1089.

MANEJO DE LA NEGACION EN PROGRAMACION LOGICA

Resumen aprobado: AA wotf
M. en C. José Alfredo Amor Montafio

Director de Tesis

Se analizan las distintas propuestas para atacar el

problema de la negacidén en Programacidén Légica.

Al principio, se da una presentaci6én de lo que es
Programacién Légica, su funcionamiento y resultados generales,

para tener un conocimiento uni forme y una notacioén
estandarizada para el estudio subsecuente.

La Programacién Logica es un sistema de deduccidén, basado

en la ldgica de primer orden, que puede ser automatizado en

una computadora.

Un programa ldégico se compone de clausulas definidas o

clausulas de programa de las que no se puede deducir ningun

conocimiento negativo como consecuencia lédgica, por esto surge

la necesidad de dar significado extra-ldégico de tal manera que

se puedan inferir negaciones.

Los significados que se exponen en el presente trabajo
son la Suposicién del Mundo Cerrado, la Completacién de un
programa, la Circunscripcioén, la Suposicién del Mundo Cerrado
Generalizada y la Negacién por Fracaso. Se dan su

definicién, resultados de consistencia y las relaciones entre

ellos.

También se da a conocer la Negacién por Inconsistencia

que aumenta tipos de férmulas a los programas y asi se deduce
conocimiento negativo como consecuencia ldgica del programa,

utilizando sdédlo la légica de primer orden.

La Negaci6énm por Fracaso es la regla que se utiliza en

PROLOG por medio de la resolucién-LSDNF, asi es que se explica

de una forma amplia, dando resultados de correctez y completez

y algunas semAnticas para ella.
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MANEJO DE LA NEGACION EN PROGRAMACION LOGICA

I. INTRODUCCION.

La Programacién Légica surge a partir de concebir a la

légica de predicados como lenguaje de programaciGn, Durante

la evolucién de la Programacién Légica, Gédel, Herbrand y

Skolem aportaron procedimientos de prueba al cAdlculo de

predicados y sefialaron que @ste tiene todo el poder expresivo

de un lenguaje. MA4s tarde se mostré que cualquier formula

bien formada del cAlculo de predicados de primer orden puede

ser convertida en un conjunto de clausulas. Sin embargo,

aungue el cdlculo de predicados es un lenguaje formal en el

que se pueden expresar una gran variedad de enunciados, fue

disefiado como un formalismo matematico de razonamiento humano

mas que como un lenguaje de cdédmputo oc una mdquina de

inferencia automatica. Robinson[1968] introdujo el principio

de resolucidén, que es la tnica regla de inferencia requerida

para construir un sistema de inferencia correcto y completo

para el cdlculo de predicados de primer orden en forma de

cldausulas. En 1869, Green afirmd que tal procedimiento puede

ser visto como un sistema de pregunta-respuesta. En 1871,

Kowalski y Kuehner mejoraron m4s el algoritmo de resolucidén

original introduciendo la resolucién lineal con funcién de

seleccién Cresolucién-LS>. Kowalski fue capaz de mostrar que

el subconjunto de las cldusulas de Horn del cdlculo de



predicados de primer orden puede ser implementado

eficientemente por computadora. M4s tarde, el subconjunto de

las -clausulas de Horn del cAlculo de predicados junto con el

mecanismo de resolucién, se convirtid propiamente en un

lenguaje computacional y, quizdas de forma mas importante, en

un mecanismo de deduccién automatica. Este concepto es

entonces conocido como Programacidén Logica; un ejemplo de un

sistema de Programacién Légica es PROLOG CPROgramar en

LOGica>, diseNado por el grupo de investigacién de Colmerauer

en Marsella en 1972.

La diferencia fundamental entre la Programacién Logica y

la programacién convencional es que la primera regquiere la

descripcién de la estructura Ildégica de los problemas y la

segunda que se indique cdémo trabaja la computadora para

resolverlos.

Hay dos interpretaciones bdAsicas de Programacidén Logica:

la interpretacién declarativa, que ve a la programacién ldégica

como el cdlculo de predicados original, y la interpretacicdn de

procedimiento, que ve a é@sta como un lenguaje de programacicn.

En la interpretacign declarativa se tiene que los

probadores de teoremas por resoluciédn son sistemas de

refutacién, esto es, la negacidén de una férmula a ser probada

se suma a los axiomas y se deriva una contradicci6on.

La interpretacién de procedimiento da un  caracter

operacional a los programas ldégicos, consiste esencialmente en

ver a las metas como conjuntos de llamadas a procedimientos,



cada una de las cuales es procesada llamando a un

procedimiento apropiado. La concepcidén de una interpretacidén

de procedimiento fue quizas el avance mas importante en ldégica

computacional que did credibilidad a la Ildgica como un

lenguaje de programacién.

Posiblemente la ventaja mas significativa del uso de la

lidédgica como lenguaje de programacién es que el contenido

descriptivo de un programa Ildgico no depende de ninguna

suposicidén acerca del mecanismo de ejecucidén; esto hace

posible desarrollar la légica del programa y los atributos de

funcionamiento en una forma mAs separada que la que puede

lograrse usando los lenguajes orientados a la mdquina.

La resolucidén-LSD Cresolucién-LS para clausulas

definidas> se aplica sdlo a cldusulas de Horn con exactamente

una meta, asi que usando resolucién-LSD nunca podemos deducir

informacién negativa, de aqui la importancia del uso de la

negacisén para agregar significado a los recursos del

programador.

Nuestro objetivo al llevar a cabo esta investigacién fue

el de analizar las distintas propuestas para atacar el

problema de la negacién en Programacién Logica.

En este trabajo primero se da una descripcién de lo que

es Programacién Logica, explicando el] funcionamiento de la

resolucién-LSD y dando los resultados principales de correctez

y completez para este sistema.

Hay des formas de obtener datos negativos, una es ampliar



nuestro métode deductive a férmulas mas generales que puedan

incluir negacién, y otro es dar significados no-ldégicos o

extraldédgicos a los programas suponiendo, por ejemplo, que si A

no se puede deducir entonces no A es valido en el sistema.

Nosotros expondremos los significados extraldgicos mds

conecides que se han dado como son la Suposicién del Mundo

Cerrado, la Completacidén de un programa, la Circunscripcicn,

la Suposicién del Mundo Cerrado Generalizada. Después

expondremos el funcionamiento de la Negaci6n por Fracaso que

se aplica a programas normales Cprogramas que incluyen

negacién> y presentaremos su relacién con las semdanticas

anteriores. Por ultimo mostraremos la Negacién por

Inconsistencia que es totalmente compatible con la negacidén en

légica cldasica y se aplica a conjuntos de férmulas de tipo mas

general. 7 o



II. PROGRAMACION LOGICA.

II.1 PRELIMINARES.

Come se describisé antes, la Programacién Légica significa

pregramar en el subconjunteo de las cldusulas de Horn del

cdlculo de predicados de primer orden, usando el principio de

resolucicn. A continuacigégn resumiremos las definiciones

con las que trabajaremos, basdandonos en la notacidén utilizada

por Lloyd[1987].

Ii.i1.1 TEORIAS DE PRIMER ORDEN.

La légica de primer orden tiene dos aspectos: sintactico

y semantico, El aspecto sintdctico se ocupa de las férmulas

bien formadas admitidas por la gramatica de un lenguaje

formal, asi como de la teorfa de las pruebas. La semantica

se interesa en el significado asignado a las formulas bien

formadas y a los simbolos que contienen.

Una teorta de primer orden consiste de un alfabeto, un

lenguaje de primer orden, un conjunto de axiomas y un conjunto

de reglas de inferencia.

Un alsvabdeto consiste de siete clases de simbolos:

Ca> constantes

Cb) simbolos funcionales

Ce) simbolos de predicados

Cd> variables



Ce) conectivos

Cf) cuantificadores

Cg) simbolos de puntuaciGn.

Las clases Cd) a Cg) son las mismas para cada alfabeto,

mientras que las clases Ca} a Cc>d varian de alfabeto a

alfabeto. Para cualquier alfabeto, solo las clases Ca) y Cb)

pueden ser vacias. Los conectivos son 7, a, vs, »% y &, los

cuantificadores son 3 y WV, y los stmbolos de puntuacitén son

sca, MDE ye OB Para permitir fdérmulas sin paréntesis,

adoptaremos la siguiente jerarquia de precedencia, con la

precedencia mayor hasta arriba:

a Vv. a

> ©

A continuacién definiremos el lenguaje de primer orden

dado por un alfabeto.

Una expresién es una sucesién finita de simbolos del

lenguaje.

Un término es definido inductivamente como sigue:

1. Una variable es un término.

2. Una constante es un término.

3. Si f es una funcién n-aria y 1 son

términos, entonces fCt.. oa to es un término.

4. Una expresién es un término solo si lo es con

base en 1, 2, 3.



Una férmula Cbien formadad es definida inductivamente

como sigue:

Ai Si p es un simbolo de predicado n-ario y

hee ie gb son términos, entonces pCt,...,t 9
4 n i n

es una f6rmula, llamada jfdérmula aitdémica o

atomo.

eae. Si F y G son férmulas, entonces lo son C-F),

CF a G), CF v @, CF » @ y CF # G.

3. Si F es una formula y x es una variable, entonces

CVxFD y CAaxF> son formulas.

4. Una expresién es una férmula solo si lo es con

base en 1, 2, 3.

Usualmente es conveniente escribir la fdérmula CF 2» G

como CG ¢€ FD.

El lenguaje de primer orden dado por un alfabeto consiste

del conjunto de todas las fdérmulas construidas utilizando los

simbolos del alfabeto.

El significado informal de los cuantificadores y

conectivos es como sigue:

-™ es negacion,

A es conjuncidén Cy),

v es disyuncién inclusiva Cod,

> es implicacidén,

@# es equivalencia,

53 es el cuantificador existencial, 3x significa que hay

un individuo en el universo del discurso,



Ves el cuantificador universal, Wx significa para todo

individue en el universo del discurso.

El alcance de V¥x Cax>) en WxF CSxFD es F. Una ocurrencta

acoltada de una variable en una fdérmula es una ocurrencia

inmediatamente después de un cuantificador o una ocurrencia en

el alcance de un cuantificador, que tiene la misma variable

inmediatamente después del cuantificador. Cualquier otra

ecurrencia de una variable es Libre.

Una formula cerrada es una fdérmula que no tiene

ecurrencias libres de ninguna variable.

Si F es una foérmula, entonces WCF) denota la cerradura

untiversal de F, que es la férmula cerrada que se obtiene al

aumentar un cuantificador universal para cada variable con

ecurrencias libres en F. Andlogamente, 3CFD denota la

cerradura existencital de F, que se obtiene aumentando un

cuantificadeor existencial para cada variable con ocurrencias

libres en F.

Una literal es un Atomo o la negacidn de un Atomo. Una

literal postitiva es un Atomo. Una literal negativa es la

negacidn de un Aatomo.

Una cldusula es una férmula de la forma

Vx... WoC hw... vbD+

donde cada L. es una literal y Xyeoe eX Son todas las

variables que ocurren en Ly. i -vL

Como las cldAusulas son tan comunes en programacién

ldgica, sera conveniente adoptar una notacién clausal



especial. Denotaremos la clausula

Vx... Wx CA... VA SB vv... BD
4 s 4 k 4 n

donde A,...,A,B,...,B son Atomos y x,...,x son todas las
4 ko 4 n a s

variables que ocurren en estos Atomos, por

A,...,5A €B,...,B
4 k 4 n

Asi, en la notacidén clausal, se asume que todas las variables

estan uni ver salmente cuantificadas, las comas en el

antecedente Bye --.-»B  denotan conjuncién y las comas en el
n

consecuente Aye. se Ay denotan disyuncicn. Estas convenciones

estan justificadas porque

Vx ...Nx CA... vA OB vw... BD
a s 4 k 4 n

es ldgicamente equivalente a

Wa... Wx CAM... vA € Ba... aBD
a s 4 k 4 n

Una cldusuia de programa definido es una clausula de la

forma A¢B,...,B
4 wv

que contiene precisamenté un Atomo en su consecuente. A es

llamado la cabeza y By. -.»B es llamado el cuerpo de la
n

clausula del programa.

Una cldusula@ unitarie es una cldusula de la forma

Aeé

es decir, una cldAusula de programa definido con un cuerpo

vacio.

Un programa definido es un conjunto finito de clausulas

de programa definido.

En un programa definido, el conjunto de todas las

cldausulas del programa con el mismo simbolo de predicado p en



10

la cabeza se llama la defsinicion de p.

Una meta definida es una cldausula de la forma

<«¢B,...+B
4 n

esto es, una clausula que tiene un consecuente vacio. Cada

Be ci = 14,...,n) se llama una submeta de la meta.

Si Yyrr- + ¥, Son las variables de la meta ¢ Bie. #s Bo

entonces su notacidén clausal es una abreviatura para

Wy,- is vy¢“By. 5 “BD

o, equivalentemente,

VY: “e Vy«Bia. om aB

o, equivalentemente,

“Ay,. os ayCBia. a aB

La cldusula vacte, denotada no, seria la clausula con

antecedente y consecuente vacios. Esta cldausula sera

entendida como el paso siguiente a una contradiccidn.

Una cidusula de Horn es una clausula que es una clausula

de programa definido o una meta definida.

II.1.2 INTERPRETACIONES Y MODELOS.

Una pre-interpretacté6n de un lenguaje de primer orden L

consiste de lo siguiente:

4. Un conjunto no vacio D, llamado el dominio de la

pre-interpretacicn.

2 Para cada constante en L, la asignacién de un

elemento en D.

3. Para cada simbolo funcional n-ario en UL, la
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asignacidén de una funcidén de D” a D.

Una inierpretacién I de un lenguaje de primer orden L

consiste de una pre-interpretacién J de L, con dominio D,

junto con lo siguiente: para cada simbolo de predicado n-ario

en L, la asignacién de una funcién de D” en <verdadero,falsod

Co, equivalentemente, una relacién sobre D™. Decimos gue I

esta basada sobre J.

Sea J une pre-interpretacign de un lenguaje de primer

orden L. Una asignacién de variables Ccon respecio a JI es

una asignacién para cada variable en L, de un elemento en el

dominio de J.

Sea J una pre-interpretacién de un lenguaje de primer

orden L, con dominio D, y sea V una asignacién de variables.

La asignactén de términos Ccon respecto a J y VD de los

términos en L se define como sigue:

1. A cada variable se le da su asignacidén de acuerdo a V.

@. A cada constante se le da su asignacidn de acuerdo a

J.

3. Si threes th son las asignaciones de términos de

tyre ee ty y f' la asignacién del simbolo funcional

n-ario £ con respecto a Js entonces

F'CLEs.-- thd €D es la asignacién de términos de

ret, Le -t.

Sea J una pre-interpretacién de un lenguaje de primer

orden L, V una asignacién de variables con respecto a J, y A

un Atomo, supdngase que A es pet..-.»t> y dyo--- od) en el
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dominio de J son las asignaciones de términos de tye seat con
n

respecto a J y V entonces Bag pcd,,....d> es la J-instancia

de A con respecto a Y.

Sea I una interpretacién de un lenguaje de primer orden

L, con dominio D, y sea V una asignacién de variables.

Entonces a una fdérmula en L se le puede dar un velor de

verdad, verdadero o falso, Ccon respecto a I y YD como sigue:

4. Si la férmula es un Atomo pct»....t9 entonces el

valor de verdad se obtiene calculando el valor de

p’ctt,....t'd, donde p* es la funcién asignada a p por I y

toes ete
n

son las asignaciones de término de tyes ety con

respecto al y V.

@. Si la férmula tiene la forma -F, FaG, FwvcG, F 2G,

o F #& G, entonces el valor de verdad de la férmula estda dado

por la siguiente tabla, en donde verdadero se representa por V

y falso por F:

 

F G a FAG FvG FoG FosG

v Vv F v Vv Vv Vv
v F F F v F F
F v Vv F v v F
F F Vv F F Vv v

3. Si la fdérmula tiene la forma 3xF, entonces el valor de

verdad de la férmula es verdadero si hay d € D tal que F tiene

valor de verdad verdadero con respecto a I y VCx/dd, donde

vVCx/d) es V excepto que se asigna d a x; de lo contrario, su

valor de verdad es falso.

4. Si la férmula tiene la forma VxF, entonces el valor de

verdad de la férmula es verdadero si, para toda d e€ D, tenemos



is

que F tiene el valor de verdad verdadero con respecto a I y

Vex~dd; de lo contrario, su valor de verdad es falso.

Claramente el valor de verdad de una fdérmula cerrada no

depende de la asignacién de variables, entonces podemos hablar

del valor de verdad de una fdérmula cerrada con respecto a

una intepretacidn. Si el valor de verdad de una fdérmula

cerrada con respecto a una interpretacién es verdadero

Cfalsod, decimos que la fdérmula es verdadera Cfalsad con

respecto a la interpretacicon.

Sea I una interpretacidén de un lenguaje de primer orden L

y sea F una formula cerrada de L, entonces I es un modelo de F

si F es verdadero con respecto a I.

Los axtomas de una teoria de primer orden son un

subconjunto fijo de fdrmulas cerradas en el lenguaje de la

teoria. Por ejemplo, las teorias de primer orden en las que

estamos mAs interesados tienen cldausulas de programa como

axiomas.

Sea T una teorfa de primer orden y sea L el lenguaje de

T. Un modelo de T es una interpretacién para L que es un

modelo para cada axioma de T. Si T tiene un modelo, decimos

que T es consistente.

Sea S un conjunto de fdérmulas cerradas de un lenguaje de

primer orden L y sea I una interpretacidn de L, decimos que I

es un modelo de S si I es un modelo de cada férmula de S.

Sea S un conjunto de fdérmulas cerradas y F una férmula

cerrada de un lenguaje de primer orden L, decimos que F es una
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consecuencia ldédgica de S si, para cada interpretacidén I de L,

si I es modelo de S entonces I es un modelo de F.

Teorema 1. Sea S un conjunto de férmulas cerradas y F una

formula de un lenguaje de primer orden L, entonces F es una

consecuencia ldégica de S si y solo si SuU{-F> no tiene

modelo.

Aplicando estas definiciones a programas, vemos que

cuando damos una meta G al sistema, con el programa P cargado,

queremos que el sistema nos muestre que cada

interpretacién de P U {G>} no es un modelo. “Pero esto parece

un problema gigantesco, sin embargo, veremos que hay una clase

de inter pretaciones mucho menor y mas conveniente a

investigar, para mostrar que P U {G) no tiene modelo. Estas

son las tan llamadas interpretaciones de Herbrand.

Sea L un lenguaje de primer orden. El universo de

Herdrand UL de L es el conjunto de tedos los términos sin

variables, que pueden ser formados utilizando las constantes y

simbolos funcionales que aparecen en L. CEn el caso de que L

no tenga constantes, aumentamos una constante, digamos c, para

formar los términos sin variables.)

Sea L un lenguaje de primer orden. La base de Herbrand

BL de L es el conjunto de todos los Atomos sin variables que

se pueden formar utilizando simbolos de predicados de L con

términos sin variables del universo de Herbrand como

argumentos.

Sea L un lenguaje de primer orden. La
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pre-interpretactén de Nerbrand de L es la pre-interpretacicén

dada por lo siguiente:

1. El dominio de la pre-interpretacién es e) universo de

Herbrand U.

@. Las constantes en L son asignadas a si mismas en U.

3. Si f en un simbolo funcional n-ario en L, entonces la

funcién de cu,>” en UL definida por

Cte. ea rt } fCt.. a to

es asignada a f.

Una interpretacién de Herbrand de L es cualquier

interpretaci6én basada en la pre-intepretacién de Herbrand de

|e

Como para las inter pretaciones de Herbrand, las

asignaciones de constantes y simbolos funcionales son fijas,

es posible identificar una interpretacién de Herbrand con un

subconjunto de la base de Herbrand, que serfa el conjunto de

todos los Aatomos sin variables que son verdaderos con respecto

ala interpretacion.

Sea L un lenguaje de primer orden y S un conjunto de

férmulas cerradas de L. Un modelo de Herbrand de S es una

interpretacién de Herbrand de L que es modelo de S.

Por lo general serd conveniente referirse, abusando del

lenguaje, a una interpretacién de un conjunto S de férmulas,

en lugar de una interpretacioén del lenguaje de primer orden en

el que las formulas est4n expresadas. Normalmente, asumi mos

que este lenguaje de primer orden est4 definido por las



16

constantes, simbolos funcionales y simbolos de predicados que

aparecen en S. Con base en esto, nos referiremos al universo

de Herbrand vy. y a la base de Herbrand Bo de S, ademas

identificaremos a las interpretaciones de Herbrand de S con

los subconjuntos de B.-

Teorema &. Sea S un conjunto de cldausulas y supongamos

gue S tiene un modelo, entonces S tiene un modelo de Herbrand.

Teorema 3. Sea S un conjunto de clausulas, entonces S no

tiene modelo si y solo si no tiene modelo de Herbrand.

Si S es un conjunto de fdérmulas cerradas arbitrario, no

es generalmente posible mostrar que S no tiene modelo

restringléndonos a los modelos de Herbrand.

Ejemplo 1. Sea S = {pC@), Ssmapcso>. Nétese que la

segunda férmula en S no es una clausula. S tiene modelo, por

ejemplo consideremos D = (0,13, asignando O a @ y ap la

funcidén que manda O a verdadero y 1 a falso. Claramente esto

da un modelo de S, sin embargo, S no tiene modelo de Herbrand

ya que las uUnicas interpretaciones de Herbrand de S son @ y

{pCad> que no son modelos de S&S.

II.1.3 UNIFICACION.

El propésite principal de un sistema de programacicon

légica es calcular las respuestas, estas respuestas se

calculan por unificacidén con base en resoluciGn.

Una substttucién @ es un conjunto finito de la forma

tiv 7t,...,Vv “t 3, donde cada v, es una variable, cada t, es
4 a n n v v
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un término distinto de VE y las variables vie ony v, son

distintas. © es una substituctén bdsica si les t. . son

términos sin variables. @ es una substttuctéon de puras

vartables si los t. son variables.

Una expresién es un término, una literal o una conjuncicén

o disyuncign de literales. Una expresién simple es un

términge o un atomo.

Sea © = tvtye. ae virt una substitucién y E una

expresién, entonces Ee, la instancia de E por ©, es la

expresiGn obtenida a partir de E al reemplazar cada ocurrencia

de la variable v, en E por el término t. Ci @ i,...,m).. Si

Ee no tiene variables, entonces E@ es una instancia sin

vartables de E.

Si ss CE... oe »E> es un conjunto finito de expresiones y

©® es una substitucién, entonces Se denota al conjunto

{E.e,...,E 6}.
a n

Sean @®= {urs ,...,u 7S > y o= {tv 7t,...-v “t>-
aa mm a4 non

substituciones, entonces la composictén @o0 de © y o es la

substitucioén obtenida del conjunto

{u_4S.0,..., UZS_O, V.7t_.,...5 vVvt>
a 4 ™m m a a n n

borrando cualquier elemento u/s.o para el cual urso y

cualquier elemento vit; para el cual v. € tu. ats ud.
j

Ejemplo 2. Sea © = {x/fCy), y/“z> y o = (xa, yb, 2~yr,

entonces @0 = {x/’fC b>, z/y).

La substituciégn dada por el conjunto vacio se llama la

substituctén tdentidad, que denotaremos por @. Nétese que
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E@® = E, para todas las expresiones E.

A continuacién tenemos las propi edades de las

substituciones.

Teorema 4. Sean ©, o y y substituciones, entonces:

1. 68 = @© = @.

@. CE@)o = ECe@o), para toda expresién E.

3. Ceady = Boy).

Ejemplo 3. Sea @ 2 {x/fCy3, yz? y o={xa, zb>,

entonces 60 = {x/fCy), yb, z/b>. Sea E = pxx,y,gCz>>,

entonces Ee = p(fCy),z,gCz2> y CE@Io = pCfCy>,b,glb> = Eea>.

Sean E y F expresiones, se dice que E y F son veriantes

si hay substituciones © y o tales que E = Fe y F = Eo, también

se dice que E es una variante de F o F es una variante de E.

Ejemplo 4. pcfrcx, y>,gCz),a) es una variante de

pcfcy,»o,gCud,a>, sin embargo pCx,>». no es una variante de

pcx, y>.

Sea E una expresién y V el conjunto de variables que

ecurren en E, una substituctén de renombre de E es una

substitucién de puras variables Cx,7Y,s wee x¥> tal que

tx). be Ss xy <Vv, las yy, son distintas y

CVNEXa2 KD n CYse. + HD = @.

Teorema 5S. Sean E y F expresiones que son variantes,

entonces existen substituciones © y o tales que E = Fe y

F = Eo, donde © es una substitucién de renombre de F y o es

una substitucién de renombre de E.

Estamos particularmente interesados en substituciones que
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unifiquen un conjunto de expresiones, esto es, que hagan todas

las expresiones de un conjunto sintdacticamente iguales. El

concepto de unificacién fue definido por Herbrand en 1930, y

fue incorporado por Robinson{1865)] en su principio de

resoluciGn.

Sea S un conjunto finito de expresiones simples, una

substitucién @ es llamada un unificador de S si Se tiene un

elemento. Un unificador © de S es llamado un untficador mds

general Cumg) de S si, para cada unificador o de S, existe una

substitucién y tal que o = ey.

Ejemplo 5.

{pcfcxd,ad, pCy,fCwId> no es unificable, porque los

segundos argumentos no se pueden unificar.

CpCIPCsd .2 , pCy,ad> es unificable, ya que

o = ty/’fCad, x/%a, z/%ad es un unificador, un unificador

mas general es © = ty/fCx), z/a>, ndtese que o = Gx/ad.

Se sigue de la definicién de un umg que si © y o son

umg’s de CE... E>, entonces Ee es una variante de Eo, y

entonces Eo puede ser obtenido a partir de E,e renombr ando

variables.

Sea S un conjunto finito de expresiones simples, el

conjunto discorde de S se define como sigue: localizar la

posicién del simbolo mds a la izquierda en el que no todas las

expresiones en S tienen el mismo simbolo y extraer de cada

expresién en S la subexpresién que empieza en esa posicicén; el

conjunto de dichas expresiones es el conjunto discorde.



Ejemplo 6. Sea

S = {(pcfco. ,hCyd,a>, pcfc.9,z,a), pcfcsd,hCy), b>,

entonces el conjunto discorde es thCy), z>}.

Algoritmo de untyicacton:

Sea S un conjunto finito de expresiones simples.

1. Poner k =Oyoa, =

@. Si So, tiene un elemento, entonces parar; o, es un umg

de S; de otro modo, encontrar el conjunto discorde dD de So,.

3. Si existen v y t en Dd. tales que v es una variable que

no ocurre en t Cverificaci6én de ocurrencia>, entonces poner

as = atv, incrementar k e ir a @; de otro modo, parar, S

no es unificable.

‘-Ejemplo 7.

Sea S = {pCfCad, gC), ply, y>>.

1. o, = @.

2; Ds = <«fCad, yd, oF t{y/fCad>,

Se, = {pCfCad,gCxO), pCfCad,fCadd>.

3. D. = {gCx), fCad}, entonces S no es unificable.

Sea S = {pCx,»D, ply, fCyd>>.

1. = @.

2. Dy = {x,y), , = {x/“y), So, = {pCy,y> ply, fCyo>>.

3. Dy = <y,fCy>; como y ocurre en fCy>, S no es

unificable.

Sea S = {pCa,x,hCgCzI95, pCz,hCyd,hCy>>.

1. o = ®@.
o

2. Dd, = {a,z), °, = {z/a),
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So, = {pCa,x,hCgCad55, pCa, hCyd),hCyd>>.

i3. Dd, <x, hCyd>, = {z7a, ““hCyd>,

So, = (pCa, hCy),hCgCad59, pCa, hCy) ,ncyd>.

4. Dd, = {gCad,y>, a, = {z%a, x“hCgCad>, ygCar},

So, = <{pCa,hCgCad>,hCgCad3dd>, entonces S es

unlficable y o, es un umg.

Teorema 6 CTeorema de unificacién>. Sea S un conjunto

finito de expresiones simples. Si S es unificable, entonces

el algoritmo de unificacién termina y da un umg de S. si s

no es unificable, entonces el algoritmo de unificacidn termina

y reporta este hecho.

La mayoria de los sistemas de PROLOG usan esencialmente

el algoritmo de unificacién anterior, pero sin la verificacidén

de ocurrencia que es muy costoso; desde un punto de vista

tedrico, esto es un desastre porque destruye la correctez de

la resolucidén-LSD.

II.1.4 PUNTOS FIJOS.

Cada programa definido esta asociado con un mapeo

monoténico que juega un papel muy importante en la teoria.

Esta secciédn introduce les conceptos requeridos y los

resultados concernientes a los mapeos monoténicos y sus puntos

fijos.

Sea S un conjunto, una relacién R sobre S es un

subconjunte de SxS.

Usualmente usaremos notacidén infija escribiendo Cx,y) € R
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Una relacién R sobre un conjunto S es un orden parcial si

las siguientes condiciones se satisfacen:

1. xRx, para toda x e S.

2. xRy y yRx implica x = y, para toda x, y é€ S.

3. xRy y yRz implica xRz, para toda x, y, z eS.

Ejemplo 8. Sea S un conjunto y PCS) el conjunto de todos

los subconjuntos de S, entonces la inclusién de conjuntos, &,

es un orden parcial sobre PCS.

Adoptaremos la notacién estAandar y usaremos S para

denotar un orden parcial.

Sea S um conjunto con un orden parcial £, entonces aeS

es una cote supertor de un subconjunto X de S si x © a, para

toda x & X. Similarmente, b € S es una cota infertor de X si

b = x, para toda x € X.

Sea S un conjunto con un orden parcial £, entonces ae S

es la minima cota superior o supremo de un subconjunto X de S

sia oes una cota superior de X y, para todas las cotas

superiores a’ de X, tenemos a <= a’. Similarmente, b é€S es

la m&éxima cota inferior o infimo de un subconjunto X de S si b

es una cota inferior de X y, para toda cota inferior b’ de X,

tenemos b’S b.

El supremo de X es unico, si existe, y se denota por

supCX). Similarmente, el infimo de X es unico, si existe, y

se denota por infCX).

Un conjunto parcialmente ordenado L es una red completa

BIBLIOTECA
CICESE



si supCX) e infCX) existe para todo subconjunto X de L.

Denotaremos a supCL), el elemento tope, con T, y a

infCLD, el elemento base de la red completa L, con 4.

Ejemplo &. En el ejemplo anterior, FCS bajo | es una

red completa, de hecho, el supremo de una coleccién de

subconjuntos de S es su unién y el infimo es su interseccion.

El elemento tope es S y el elemento base es @.

Sea L una red completa y T:L » L un mapeo, T es mondtonae

si x & y implica TC») € TCy).

Sea L una red completa y X € L, X es dirigido si cada

subconjunto finito de X tiene una cota superior en X.

Sea L una red completa y T:L » L un mapeo, T es conitnuc

si TCsupCX)>) = supCTCX)), para cada subconjunto dirigido X de

Le

Nuestro interés en estas definiciones se debe a que para

un programa definido P, la coleccién de todas las

interpretaciones de Herbrand, tomando la contencidn come

orden, forma una red completa de una manera natural y hay un

mapeo continuo asociado con P definido sobre esta red.

Sea L una red completa y T:L + L un mapeo, a eL es el

menor punto fijo de T si a es un punto fijo Cesto es,

TCad = a) y para todos los puntos fijos b de T, tenemos a < b.

El mayor punto fijo se define de manera similar.

El teorema a continuacién se debe a Tarski{1955).

Teorema 7. Sea L una red completa y T:L » L mondtona,

entonces T tiene un minimo punto fijo, mpfcT>, y un maximo



punto fijo, MPFCT>, ademas:

mprcT> inf<x|TCxd »” inf<x|TOO < 00 y

MPFC TD >suptx|TCx) suptxfx S$ TCxo>.

Sea L una red completa y T:L 2» L mondétona, entonces

definimos:

TTO = 4

Tfla = TCTTCa-1i3>, si a es un ordinal sucesor

Tta = suptTTB/ < oc, si a es un ordinal limite

TLO = 7

Tla = TCTlCa-13), si a es un ordinal sucesor

Tla = inft{Tl@|B < oF, si a es un ordinal limite

Teorema 8. Sea L una red completa y T:L +L moncétona,

entonces, para cualquier ordinal a, Tfa < mpfcT ¥

Tla = MPFCT>; adem4s existen ordinales B, y 8, tales que

Y, 2 B, implica Tty, = mpfcT y %, z= f, implica Thy, = MPFCTD.

El menor a tal que Ta = mpfCT> se llama el ordinal

cerradura de T, el siguiente resultado muestra que si T es

continua, el ordinal cerradura de T es menor o igual a w.

Teorema 9. Sea L una red completa y T:L » L continua,

entonces mpfCT> = TTw = supt{TTala < o>.

El teorema andlogo para MPFCT> no es verdadero, el

ejemplo 11 en la siguiente seccién es un contraejemplo.

II.2 PROGRAMAS DEFINIDOS.

En esta parte describiremos la semAantica declarativa y la



semantica de procedimiento de los programas definidos.

IIl.2@.4 SEMANTICA DECLARATI VA.

La teorfa de los programas definidos es mas simple que la

teoria de las clases de programas que permiten literales

negativas en los cuerpos de las metas, debido a que los

programas definidos no permiten negaciones y nos podemos

evitar las dificultades tedricas y practicas del manejo de

submetas negadas.

Teorema 10 CLa propiedad de la interseccidén de modelos).

Sea P un programa definido y CMD un conjunto no vacio

de modelos de Herbrand de P, entonces eM es un modelo de

Herbrand de P.

Como cada programa definido P tiene a Fo como modelo de

Herbrand, el conjunto de todos los modelos de Herbrand de P es

no vacio, entonces la interseccién de todos los modelos de

Herbrand de P existe y ademas es a su vez un modelo de

Herbrand de P llamado el modelo mtnimo de HNerbrand de P;

denotaremos este modelo por Mo. Esto no necesariamente se

cumple si P no es programa definido.

Teorema 11. Sea P un programa definido, entonces

M, = {Ae BLIA es una consecuencia Ildgica de P>.

Sea P un programa definido, entonces PCB?» que es el

conjunto de todas las interpretaciones de Herbrand de P, es

una red completa bajo el orden parcial de la inclusién de

conjuntos ¢<. El elemento tope o supremo de esta red es B. y



el elemento base o infimo es ®. El supremo -de cualquier

conjunteo de interpretaciones de Herbrand es la interpretacién

de Herbrand que es la unidén de todas las interpretaciones de

Herbrand en el conjunto. El {nfimo es la interseccion.

Sea P un programa definido, el mapeo T,: PCB > PCBS se

define como sigue: sea I una interpretacién de Herbrand,

entonces TCL ={Aeée BuIA € Aye. oe AL es una instancia sin

variables de una cldausula en P y tA... ae Ay <I>.

T, es monétona, y da la liga entre la semantica

declarativa y la de procedimiento de P.

Ejemplo 10. Sea P:

pcfcsod) ¢ pts)

qCad ¢€ p0sd

Sean T, = Bo i, = TCI>» I, = 9, entonces

TCI = {qCad} U {pCFCtLII|[t € Us

T,cr = {qCad} vu {CpCFCFCLIId|t € UD. y Ti = @.

Teorema 12. Sea P un programa definido, entonces el] mapec -

T, es continuo.

Las interpretaciones de Herbrand que son modelos de P

pueden ser caracterizadas en términos de T,.

Teorema 13. Sea P un programa definido e I una

interpretacién de Herbrand de P, entonces I es un modelo de P

si y solo si TCI) <I.

El siguiente teorema da una caracterizacién del modelo

minimo de Herbrand de un programa definido, utilizando puntos

fijos, y se debe a Kleene.



Teorema 14 Cha caracterizaci6én del modelo minimo de

Herbrand con puntos fi jos). Sea P un programa definido,

entonces M, = mpfCT) = TT = nestpth:

Sin embargo, puede pasar que MPFCT> To = nesteeh

Ejemplo 11. Sea P

pcrcsd) € pts)

qcad ¢« ptx),

entonces Tbo = {qCad>, pero MPFCT> = @= Tio + 43.

Ahora veremos la definicién de una respuesta correcta,

este concepto es central en programacidn ldgica.

Sea P un programa definido y G una meta definida, una

respuesta para P U t{G> es una substitucidén de variables de G.

Sea P un programa definido, G una meta definida

€ Aye A a y © una respuesta para P U {GG}, entonces © es una

respuesta correcta para P U{G si VECAa. é -aAred es una

consecuencia ldédgica de P.

La definicién anterior de respuesta correcta nos da una

descripeiégn de la salida deseada a partir de un programa

definido y una meta, un sistema de programacién ldédgica puede

contestar con substituciones o con la respuesta “no”.

Decimos que la respuesta "no“ es correcta si PU {G@tiene

modelo.

Quisiéramos que una respuesta @ fuera correcta si y solo

si VECAA... AAD es verdadero con respecto al modelo minimo

del programa, sin embargo este resultado general no es

verdadero.
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Ejemplo 12. Sea P

pcad ¢«,

sea G la meta ¢ pOx> y © la substitucién identidad, entonces

M, = <{pCa.> y entonces VWxpCs30@ es verdadero en Me sin

embargo, @ no es una respuesta correcta porque WxpC»e no es

una consecuencia Ildgica de P.

Teorema 15. Sea P un programa definido y G una meta

definida <« Ayreee rAve supongamos que © es una respuesta para

PU {<G> tal que CAA. . Ae no tiene variables, entonces las

siguientes afirmaciones son equivalentes:

1. © es correcto.

2. CAA... aADe es verdadero con respecto a cada modelo

de Herbrand de P.

3. CAA. . AAO es verdadero con respecto al modelo

minimo de Herbrand de P.

IIl.2@.2@ CORRECTEZ DE LA RESOLUCION-LSD.

En esta seccidén se introduce la semantica de

procedimiento de los programas definidos.

Hay muchos procedimientos de refutacién basados en la

regla de inferencia de resolucién, que son refinamientos del

precedimiento original de Rebinson[1965)], el procedimiento de

refutacign que veremos fue descrito primero por Kowalski y fue

llamado resoluci6én-LSD que quiere decir resolucidén lineal con

funcidén de seleccioén para clausulas definidas.

Sea 6 la meta © Agee Aeee OAL y Cc la



clausula de programa Ae¢ Boos ‘ By entonces G’ es el

resolvente de G y C usando un umg ©, si se dan las siguientes

condiciones:

Le A, es un Atomo, llamado el atomo selecctionado, en G.

2. © es un umg de Ay A.

3. G’ es la meta ¢ CALs. as oABye o8 Bo Aaa?” se ADS.

Sea P un programa definido y G una meta definida, una

derivactén-LSD para P U {G) consiste de una sucesiGén Cfinita o

infinitad SG, = G6, Gores de metas, una sucesidén Cc, Coeeee de

variantes de cldusulas de programa de P y una sucesiGn

6, @oree de umg’s tales que cada G4 es resolvente a partir

de GS. y Ca usando eae

Cada c. es una variante de uma cl4ausula de programa de

tal manera que G no tenga variables que ya hayan aparecido en

la derivacién hasta Gy Cada variante de cldausula de

programa Ch cy. -.- Se llama una cldusula de entrada de la

derivacién.

Una refutact6n-LSD para P U {G es una derivacién-LSD

finita para P U <{G> que tiene a la cladusula vacfa o como la

dlitima meta en la derivacicon. Si G. =o, la refutacién tiene

longitud n.

Las derivaciones-LSD pueden ser finttas o inftnitas.

Una derivacién-LSD finita puede tener @xito o fracasar. Una

derivaci6én-LSD tiene éxito si termina en la clausula vacia, en

otras palabras, una derivacién tiene éxito si es una

refutaciGn. Una derivacié6n-LSD fracasa si termina en una



meta no vacfa con la propiedad de que el Atomo seleccionado en

esta meta no unifica con la cabeza de ninguna cldusula de

programa. Mas adelante se ver4an ejemplos de derivaciones con

éxito, con fracaso e infinitas.

Sea P un programa definido, el conjunto éxtto de P es el

conjunto de todas las Ae B. tales que PU {¢« AD tiene una

refutaci6n-LSD.

El conjunto éxito es la contraparte de procedimiento del

modelo minimo de Herbrand, similarmente tenemos la contraparte

de procedimiento de una respuesta correcta.

Sea P un programa definido y G una meta definida, una

respuesta computada © para P U {(G} es la substitucidén obtenida

al restringir la composicioén e,---e8) a las variables de G,

donde Opes oO es la sucesi6én de los umg’s usados en una

refutacién-LSD para P U {G>.

Teorema 16 CCorrectez de la resolucidén-LSD).

Sea P un programa definido y G una meta definida,

entonces cada respuesta computada para PwU{G> es una

respuesta correcta para P U {G>.

Corolario 1. Sea P un programa definido y G una meta

definida, supongamos que existe una refutacién-LSD para

Pu {G, entonces P U {G) no tiene modelo.

Corolario 2@. El conjunto éxito de un programa definido

est4 contenido en su modelo minimo de Herbrand.

Podemos. mostrar que si Ae B, y PUte A tlene una

refutaci6n-LSD de longitud n, entonces Ae T,Tn, este



resultado se debe a Apt y van Emdenl1982).

Si A es un Atomo, [Al] = fA’e BIA’ = Ae, para alguna

substituciGn @).

Teorema 17. Sea P un programa definido y G una meta

definida <¢ Ay wa ee Aye supongamos que P wv {G> tiene una

refutacién-LSD de longitud n y Os ee e. es la sucesién de

umg’s de la refutaci6én-LsD, entonces tenemos que

Us f[A@...0] €T Tn.
n P

Ahora veremos el problema de la verificacién de

ecurrencia, que es muy costoso y en la mayoria de los sistemas

de PROLOG no se implementa debido a que es muy raro que se

requiera; aunque esto es cierto, su omisigén puede causar

serias dificultades.

Ejemplo 13. Considérese el programa

m ¢ pCx,399

pcx, fCxI),

dada la meta ¢ m, un sistema PROLOG sin la verificacién de

ecurrencia contestara “si“ Ces decir, @ es una respuesta

computada). Esta respuesta es incorrecta porque m no es una

consecuencia ldgica del programa, el problema surge porque,

sin la verificaciGgn de ocurrencia, el algoritmo de unificacidén

del sistema PROLOG unificara4 erréneamente ai pCx,.) y

pty, fcy>>.

Asi vemos que la ausencia de la verificacién de

ocurrencia ha destrufdo uno de los principios en que se basa

la programacién légica: la correctez de la resolucién-LSD.
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Ejemplo 14. Considérese el programa

m ¢ pCx,x)

pcx, fCx0) € pCx,,

esta vez un sistema PROLOG sin la verificacién de ocurrencia

se ir& a un loop infinito en el algoritmo de unificacisén

porque intentar4a utilizar una sustitucién “circular" hecha en

el segundo paso del cdémputo.

II.@.3 COMPLETEZ DE LA RESOLUCION-LSD.

El siguiente resultado de completez se debe a Apt y van

Emden{i982).

Teorema 18. El conjunto ¢xito de un programa definido es

igual a su modelo minimo de Herbrand.

El resultado que estA a continuacién fue probade primero

por Hill en 1974.

Teorema 19. Sea P un programa definido y G una meta

definida, supdéngase que P U {G} no tiene modelo, entonces

existe una refutacion-LSD para P U {G>.

Ahora analizaremos las respuestas correctas, para ver que

cada respuesta correcta es una instancia de una respuesta

computada.

Teorema 20. Sea P un programa definido y A un Atomo,

supdéngase gue WCAD es una consecuencia Idégica de P, entonces

existe una refutacién-LSD para P U fe A con la substitucién

identidad como la respuesta computada.

El resultado principal de completez es el siguiente y se
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debe a Clark.

Teorema 21 CCompletez de la ResoluciGn-LSD). Sea P un

programa definido y G una meta definida, para cada respuesta

correcta © para P U {G), existe una respuesta computada o para

PU <G@ y una substitucidégn y tal que © = oy.

Asi, para cada respuesta correcta @ para P U {(G) hay una

respuesta computada o para P U {GG}, mds general o igual que @.

IIl.2@.4 INDEPENDENCIA DE LA REGLA DE COMPUTO.

Una regla de cémputo es una funcién de seleccién que va

del conjunto de metas definidas al conjunto de dAtomos, tal

que, el valor de la funcidén para una meta es un Atomo en esa

meta, que se llama el atomo seleccionado.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una

regla de cémputo, una derivactén-LSD para P U {G> via R es una

derivacién-LSD para P U {G} en la que se utiliza la regla de

cémputo R para seleccionar datomos.

Es importante notar que usar una regla de cdémputo para

seleccionar Atomos en una derivacidédn-LSD es una restricci6cn,

ya que si la misma meta ocurre en diferentes lugares entonces

la regla de cémputo siempre seleccionard el mismo Aatomo de esa

meta; por lo tanto, hay derivaciones-LSD que no_- son

derivaciones-LSD via R, para ninguna regla de cdémputo R.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una

regla de cémputo, una refutacién-LSD para P U {G) via R es una

refutacién-LSD para P U (G> en la que se utiliza la regla de



cémputo R para seleccionar atomos.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una

regla de cdémputo,: una respuesta computada-R para P U {G es

una respuesta computada para P U{G> que proviene de una

refutaciGn-LSD para P U {G via R.

Teorema 22 CIndependencia de la Regla de Cémputo>). Sea P

un programa definido y G una meta definida, suponmgamos que hay

una refutaci6én-LSD para PU {G con respuesta computada o,

entonces, para cada regla de cdémputc R, existe una

refutaci6n-LSD para P U {G} via R con respuesta computada-R o*°

tal que Go’ es una variante de Go.

Sea P un programa definida y R una regla de cdémputo, el

conjunto éxito-R de P es el conjunto de todas las A € BL tales

que P U {ee AD tiene una refutacién-LSD via R.

Teorema 23. Sea P un programa definido y R una regla de

cémputo, entonces el conjunto Gxitoe-R de P es igual a su

modelo minimo de Herbrand.

Teorema 24. Sea P un programa definido, G una meta

definida y R una regla de coémputo, supéngase que P U {G@ no

tiene modelo, entonces existe una refutacién-LSD para P u {G)>

via R.

Teorema 25 CCompletez Fuerte de Resolucién-LSD). Sea P un

programa definido, G una meta definida y R una regla de

cémputo, entonces para cada respuesta correcta © para P U {G>,

existe una respuesta computada-R o para PU{G@ y una

substitucion y tal que © = oy.
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IIl.2.8 PROCEDIMIENTOS DE REFUTACION-LSD.

Aqui consideraremos las estrategias que puede adoptar un

sistema de programaciégn Idgica en su btisqueda de una

refutaciGn.

Sea P un pregrama definido y G una meta definida, un

drdol-LSD para P U {G> es un Arbol que satisface lo siguiente:

1. Cada modo del Arbol es una meta definida Cposiblemente

la vacifaD.

2. El nodo raiz es G.

3. Sea ¢€ eea Ck 2 12> un nodo en el Arbol y

supéngase que AL es el Atomo seleccionado, entonces

para cada cldusula de entrada A < BoseieB, tal que

A, y A son unificables con un umg @, el nodo tiene

un hijo <¢ CAa RgBwBAee so AO,

4. Los nodos que son la cldusula vacia no tienen hi jos.

Cada rama del aArbol-LSD es una derivacidén para P U {G),

las ramas que corresponden a derivaciones con éxito se llaman

romas G6xito, las ramas que corresponden a derivaciones

infinitas se llaman ranas ingjinitas y las ramas que

ecorresponden a derivaciones con fracaso se llaman ramas

fsracaso.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una

regla de cdmputo, el drbol-LSP para P UG) via R es el

4rbol-LSD para P U <G> en el que los Atomos seleccionados son

aquellos seleccionados por R.



Ejemplo 15. Considérese el programa

1. pCx,z>? ¢ qCx,y),pCy,2>

2. pCx,.0 ¢

3. qCa,b> €

A continuacién mostramos dos arboles-LSD para este

programa y la meta ¢ pCx,b). En la primera figura se utiliza

la regla de cémputo de PROLOG estdAndar Cselecciona el Aatomo de

mas a la izquierda>, en la segunda figura la regla de cdémputo

utilizada es la que siempre selecciona el dAtomo de mds a la

derecha. Las cldusulas del programa utilizadas estan

indicadas con un numero, los atomos seleccionados estan

subrayados y se muestran las ramas éxito, fracaso e infinitas.

Néotese que el primer Arbol es finito, mientras que el segundo

es infinito, cada 4rbol tiene dos ramas éxito correspondientes

a las respuestas {xa} y {x/b).

¢€ pcx, b>

17 N2

¢ glx, y>?.pcy,b> BD
a] tx“b)>

« of bo éxito

is Ne
¢ gCb,u),pCu,b) o

<(x/a>
fracaso éxito

Figura 4. Arbol-LsD finito.
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€ qcx,y),pCy, o
17 % 2 (x/“b>

¢ qcx,y),.qcy.u),pCu, € qcx, b> éxito

is Ne N 3
¢« qcx,y?,qcy,ud,qCu,v),pCv, b> €¢ qcx,y) ,qcy, b> o

17 Ne 13 =
2" . € gCx,a?

infinito iesraes

Figure 2. Arbol-LSD infinito.

Este ejemplo muestra que la eleccisn de la regla de

cémputo tiene una gran influencia en e) tamafio y la estructura

de los 4rboles-LSD correspondientes, sin embargo, sin importar

qué regla de cémputo se elija, si Pwu<{G no tiene modelo,

entonces el 4rbol-LSD correspondiente tiene al menos una rama

éxito.

Teorema 26. Sea P un programa definido, G una meta

definida y R una regla de cdémputo, supéngase que P U{G no

tiene modelo, entonces e] d4rbol-LSD para P U {G> via R tiene

al menos una rama éxito.

Teorema 27. Sea P-un programa definido, G una meta.

definida y R una regla de cdémputo, entonces cada respuesta

correcta @ para P U {G) est4 desplegada en el 4Arbol-LSD para

PU <t<@ via R.

Desplegada significa que, dado e, hay una rama éxito tal

que © es una instancia de la respuesta computada para la

refutacié6n correspondiente a esa rama.



Mientras que dos d4rboles-LSD pueden tener muy diferente

tamafio y estructura, son esencialmente los mismos con respecto

alas ramas éxito.

Teorema 28. Sea P un programa definido y G una meta

definida entonces todos los 4rboles-LSD para P U {(G> tienen un

numero infinito de ramas éxito, o, tienen el mismo numero

finito de ramas éxito.

Una regla de busqueda es una estrategia para examinar

4rboles-LSD y asi encontrar ramas ¢@xito. Un procedimiento de

refutactén-LSD se especifica con una regla de cdémputo junto

con una regla de busqueda.

Los sistemas de PROLOG estdndar utilizan la regla de

cémputo que siempre selecciona el Atomo m4s a la izquierda en

una meta junto con la regla de busqueda primero-a-profundidad

Cdepth-first). La regla de bisqueda se implementa usando una

pila de metas, una instancia de la pila de metas representa la

rama que est4a siendo investigada. El cémputco se vuelve

esencialmente una sucesién mezclada de introducciones Cpush) y

extracciones Cpop) de la pila. Una introduccién se lleva a

cabo cuando el Atomo seleccionado en la meta del tope de la

pila se unifica satisfactoriamente con la cabeza de una

cldusula de programa, el resolvente es introducido en la pila.

Una extraccion ccurre cuando no hay CmdAs> clausulas de

programa con cuya cabeza se pueda unificar el atomo

seleccionado en la meta del tope de la pila, esta meta es

entonces extraida y se investiga la siguiente eleccién de la
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clausula cuya cabeza se unifique con el atomo seleccionado en

el nuevo tope de la pila. Aunque las reglas de la busqueda

primero-a-profundidad tienen problemas innegables, se pueden

implementar muy eficientemente. Esta técnica es enteramente

consistente con el punto de vista de que PROLOG es

principalmente un lenguaje de programacién en lugar de un

probador de teoremas.

Para un sistema cuya busqueda es primero-a-profundidad,

la regla de busqueda se reduce a una regla de ordenamiento,

esto es, una regla que especifica el orden en el que se

probaran las cldausulas del programa. Las sistemas de PROLOG

estAndar utilizan el orden de las clAusulas en el programa

como el orden fijo en el que son probadas. Esta

implementacién es muy fdcil y eficiente, pero tiene la

desventaja de que cada llamada a una definicién prueba las

clA4usulas en la definicidén en exactamente el mismo orden.

Naturalmente, es preferible que la regla de busqueda sea

eguitativa Cfatrd, esto es, tal que cada rama de éxito en el

arbol-LSD ser4d eventualmente encontrada. Para arboles-LSD

infinitos, la regla de busqueda que no tenga un componente

primero-a-lo-ancho Cbreadth-first) no sera equitativa en

general. Sin embargo un componente primero-a-lo-ancho es

menos compatible con una implementacidn eficiente.

De acuerdo a los resultados anteriores, si P U <G no

tiene modelo, no importa cudl sea la regla de cdmputo, el

4rbol-LSD correspondiente siempre contiene una rama @xito,
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pero un sistema de programacién ldgica con una regla de

busqueda primero-a-profundidad que use un orden fijo para

probar las cldusulas de programa y una regla de cdémputoa

arbitraria no siempre encuentra la rama éxito. En otras

palabras, ninguno de los resultados de completez anteriores se

aplica a la mayoria de los sistemas PROLOG actuales porque las

consideraciones de eficiencia han forzado la implementacidn de

reglas de busqueda no equitativas.

Ejemplo 16. Sea P el siguiente programa

1. pCa,bd €

2. pCc,b> ¢

3. pcCx,z) € pCx,yd, pCy,z)

4. pCx,y> € pcy,xd

y Gla meta ¢€ pCa,cd. Pu {G> tiene una refutacidon, y

si se omite cualquier clAusula de P no la tendra. Un sistema

de programacidcn légica que use una busqueda

primero-a-profundidad con el orden para tratar las clAusulas

del programa fijo, nunca encontrard una refutacién debido a

que las cldusulas 3 y 4 tienen cabezas generales y la que se

coloque primero es la que siempre se utilizarda, asi el sistema

no va a considerar nunca la otra.

La figura 3 a continuacién ilustra el Arbol -LSD

correspondiente. Se utiliza la regla de cémputo estandar,

que selecciona el Atomo de mas a la izquierda y prueba las

clA4usulas en el orden en que estan en el programa. La rama

de m4s a la izquierda del Arbol-LSD es infinita y entonces una
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busqueda primero-a-profundidad nunca encontrarda la rama dodto.

€ pCa,cd

37 N 4

¢ pCa,y>, pcy,cd + pCc,ad

17 3 N4 BrN4
© pCb,c>d Z ee - #
37 N40

€ pCb,w), pCu,cd ¢ pCc, b>

3 N 4 2r3| N44
¢ pCb,w .pCw,ud,pcu,cd ~. a : .

37 N 4 . éxito ~

infinito

Figura 3. Arbol-LSD gue itustra el problema con busqueda

primero-a-profundidad,.

II.2.6 CORTES.

En esta parte, discutiremos el corte, que es una

facilidad de control controversial y muy usada, brindada por

los sistemas PROLOG, Usualmente se escribe como "“!" en

programas, aunque algunos sistemas lo escriben como "“/". Ha

habido una discusién considerable sobre las ventajas y

desventajas del corte y, en particular, cuando éste afecta la

semantica de los programas en que aparece. El corte no

afecta la semantica declarativa de los programas definidos,

pero puede ocasionar una forma indeseable de incompletez en el

procedimiento de refutacicn.

Primero, debemos ser precisos acerca de qué hace un

corte. A través de esta discusién, restringimos nuestra
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atencidén a sistemas que siempre seleccionan el Atomo mds a la

izquierda en una meta. El corte es simplemente una anotacidén

de programa no~ldédgica que comunica cierta informacidn de

control al sistema. Aunque se escribe como un Atomo en el

cuerpo de wna clausula, no es un Atomo y no tiene significado

légico. La semantica declarativa de un programa con cortes

es exactamente la semantica declarativa del programa sin los

cortes, en otras palabras, los cortes no modifican de ninguna

manera la lectura declarativa del programa.

La meta que causa que la clausula conteniendo el corte

sea activada se llama la meta padre, es decir, el Atomo

seleccionado en el padre se unifica con la cabeza de la

clausula cuyo cuerpo contiene al corte. Ahora, cuando se

“selecciona” el corte simplemente “tiene éxito"

inmediatamente, sin embargo, si después se regresa al corte,

el sistema descontinta la busqueda en el subdérbol cuya raiz es

la meta padre. Por lo tanto, el corte ocasiona que el resto

de este subdérbol sea podado del arbol-LSD.

Ejemplo 17. Considérese el siguiente fragmento de un

programa:

A¢eB, C
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donde A, B, C, D y E son Atomos. En la figura 4 se

muestra parte del aArbol-LSD de una llamada a este programa.

El Atomo seleccionado en la meta «¢ B, GC origina la

introduccién del corte, el aAtomo D se selecciona y tiene

éxito, entonces el corte tiene 4Gxito, pero la submeta E

fracasa y el sistema regresa al corte. El sistema

descontinta cualquier otra btisqueda en el subdrbol que tiene

la raiz ¢« B, CG, y en su lugar, continta la busqueda con la

siguiente eleccién para la meta A. Esto puede ser

implementado si simplemente se extraen metas de la pila hasta

que ¢ A esté en el tope.

 

cA
7 { ~

« B,C : .

sf Wa! t
¢D,!,E,C -

Y | \ Guando s6@ encuentra el

© !,E,c : 2 con be ah Megamart, la

Z busqueda se continua

© E,c en este punto.

ZN

subdrbol de falla

con ralz € £,G

Esta parte de subdrbolt

con ratz © B,G no os

buscada debido al corte.

Figura 4. EL efecto del corte.

Asi tenemos que un corte solamente poda al arbol-LSD.

Si no hay respuesta en la parte podada Cesto es, si no

contiene una rama ¢xitod, entonces tal uso del corte se llama
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seguro. Sin embargo, si se poda una rama éxito por el corte,

este uso se llama tinseguro. Los uses seguros de corte son

benéficos ya que mejoran la eficiencia sin perder respuestas.

Los usos inseguros de corte son per judiciales debido a que se

Pierden respuestas correctas.

El efecto dafiino de los cortes es que ocasionan una forma

de incompletez de respuestas correctas, en la implementacidén

de la resolucién-LsD. Con un uso inseguro del corte, un

sistema puede contestar “no", cuando debe contestar "si",

dando una respuesta incorrecta.

II.3 FRACASO FINITO.

Los principales resultados de esta seccidédn son varias

caracterizaciones del conjunto con fracaso finito de un

programa definido.

Sea P un programa definide, entonces FC. el conjunto de

Atomos en B. que fracasan de una forma fintta con profundidad

d, se define como sigue:

1. Ae F* si Age TJ.
PB P

a. Ae Fe, para d.> 1, si para cada clausula

Be Bi. %S Bo en P y cada substitucién © tal que

A= Be y Bo, an ‘Be no tienen variables, existe k

tal quel sk SnyBee Fo.

Sea P un programa definido, entonces el conjunto con

fracaso fintto F, de P se define como Fo = UyogF
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Sea P un programa definido y G una meta definida, un

4rbol-LSD para P U {(G) tiene fracaso finito si es finito y no

contiene ramas éxito.

Sea P un programa definido, el conjunto con fracaso

fintto LSD de P es el conjunto de todas las Ae B, para~las

cuales existe un 4rbol-LSD para P U te Ad con fracaso finito.

Néodtese que el fracaso finito LSD sdélo garantiza la

existencia de un 4rbol-LSD con fracaso finito, los otros

pueden ser infinitos. A continuacién veremos formas de

seleccién de 4atomos que aseguran encontrar un 4rbol-LSD con

fracaso finito, si existe.

Una derivacién-LSD es eguitativa Cfair>d si fracasa, o,

para cada Atomo B en la derivacidén, Calguna versiégn con mAs

instancias de) B se selecciona en un numero finito de pasos.

Nétese que hay derivaciones-LSD via la regla de cdémputo

estAndar que no son equitativas. Uno puede obtener equidad

si, por ejemplo, se selecciona el Atomo mas a la izquierda a

la derecha de los datomos Cposiblemente ninguno) introducidos

en el paso de derivacidén anterior, si hay tal Atomo; si no, se

selecciona el Atomo m4s a la izquierda.

Un 4rbol-LSD es equitativo si cada rama del Arbol es una

derivacién-LSD equitativa.

A continuacién tenemos el resultado principal de esta

seccicn.

Teorema 29. Sea P un programa definido y A « Bo entonces

las siguientes afirmaciones son equivalentes:
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a

14. Age Fs VisP

2 AgeTlw = UT tn
P nia P

3. A esta en el conjunto de fracaso finito LSD.

4. Cada Aarbol-LSD para P U {¢ A equitativo tiene fracaso

finito.

Este teorema muestra que la resolucién-LSD equitativa es

una implementacién valida y completa del fracaso finito,

II.4 PROGRAMAS NORMALES.

Esta seccién presenta a los programas normales, que son

programas tales que los cuerpos de sus cldusulas de programa,

son conjunciones de literales.

Una cldusula de programa es una clausula de la forma

Ae Loess eb

donde A es un Atomo y Loree be son literales.

Un programa normal es un conjunto finito de cldausulas de

programa.

Una meta normal es una cladusula de la forma

€ Loree eb

donde Ly. +. ob, son literales.

Cada programa definido es un programa normal pero no

inversamente.
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TIT. MANEJO DE LA NEGACION EN PROGRAMACION LOGICA.

La negacién es un concepto dificil Ildégicamente. La

respuesta no, no siempre significa lo mismo en diferentes

contextos.

El uso de la negacién en sistemas computarizados es mas

complicado por el hecho de que un tratamiento de la negacid6n

totalmente correcto légicamente, causa una explosidén

combinatoria, asi que tenemos que hacer “concesiones ldgicas“

debido a las limitaciones computacionales »n la practica. El

reto es mejorar el funcionamiento sin perder el control

ldgico.

Como sdlo la informacidén positiva puede ser consecuencia

légica de un programa, se necesitan reglas especiales

extraldégicas para deducir la informacion negativa en

Programacién Ldégica.

Dos casos especiales mencionados por Shepherdson[1988],

donde la negacién cldasica puede ser implementada fdacilmente

son los siguientes:

14> Eliminacién de la negacién por renombre. Si no hay

eocurrencias en el programa de pC to aor rt para términos

ty oes ot entonces las literales negativas m-pCc Ure >>

pueden convertirse en positivas introduciendo un nuevo

predicado nope,» 2 xd para “pC, » wee x9. Este truco

trabaja también cuando hay ocurrencias posi tivas de

pct». . to que no pueden unificarse con las negativas.
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2) Programas definidos con preguntas normales. No hay

‘problema en permitir preguntas con negacién si el programa

consiste sdlo de cldusulas de Horn definidas. Como la

resolucién-LSD es completa para la negacidén clasica, no pueden

tener éxito preguntas con una literal negativa porque no

pueden ser consecuencia ldégica del programa.

Se han dado varios significados de la negacidn en

Programacisén Ldégica, nosotros desarrollaremos los mas

conecidos que son: la Suposicidénm del Mundo Cerrado, la Base de

Datos Completada, la Circunscripcién y la Suposicidén del Mundo

Cerrado Generalizada. En el siguiente capitulo

desarrollaremos la Negacién por Fracaso y la Regla de

Herbrand, explicando qué significado tienen, después

expondremos la Negacidén por Inconsistencia que si es

compatible con la negacién en Logica Clasica.

III.1 SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO.

Este concepto fue ideado por Reiter[1978].

La Ildégica de primer orden interpreta un programa

literalmente, es decir, todos los conocimientos Ildgicos estan

representados explicitamente en el programa.

Desafortunadamente, el ndmero de hechos negativos acerca de un

dominio dado en general excede al numero de hechos positivos y

asi el requerimiento de que todos los hechos, positivos y

negativos, se representen explicitamente puede ser imposible.
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En el caso de programas que sdélo tienen constantes hay

una solucién rdpida para este problema: solo representar

explicitamente los hechos positivos e implicitamente los

negativos, si su contraparte positiva no es consecuencia

légica del programa. Nétese sin embargo, que adoptando esta

convencién, estamos suponiendo que sabemos todo acerca de cada

predicado del dominio; que no hay vacifos en nuestro

conocimiento. La representacién implicita de los hechos

negativos supone conccimiento total acerca del dominio

representado. Afortunadamente, en la mayorfa de las

aplicaciones, se garantiza esta suposicicn.

Nos referiremos a esto como la Suposicién del Mundo

Cerrado CSMG@), su opuesto, la Suposicién del Mundo Abierto,

asume sdélo la informacién dada en el programa y entonces

requiere que,todos los hechos, positivos y negativos, sean

representados explicitamente, permitiendo vacios en el

conocimiento acerca del dominio.

La SMC puede ser axiomatizada aumentando al programa P el

conjunto de axiomas extCP) dado por:

extCP) = {mA/A es una literal positiva sin variables y P # AD.

Nos restringimos a los modelos de Herbrand y para

axiomatizar esto aumentamos:

Los Axiomas de igualdad CAI):

x =x,

xB=yrysx,

x= Yay? zZ32x 2,



x,* Ya wea Ke Y,, > EpCx,...-»%9 a PCY». -- “y3 para

cada predicado p,

KV ween ee yy, > C£Cx...- 9%9 = £CY +--+ oy9) para

cada funcidén f.

Los Axtomas de Libertad CAL):

fCx,s. ae x? Ed gCy,-- aa yi para cada par f, g de

funciones distintas,

fCx,». i x? = £Cy,- a y? > x= Yaw AY, para

cada funcicén f,

tCxso # x para cada término tC») diferente de x y en donde

x ocurra.

El Axtoma de Cerradura del Dominio CACD):

xs t, vx t, ve... donde ty toes son tedos los

términos sin variables.

Entonces tenemos que:

SMCCRD = P U extCP) vu AI U AL vu ACD.

Nétese que si SMCCP) es consistente entonces determina un

unico modelo, porque AI U AL U ACD restringe el dominio a los

modetos de Herbrand y P U extCP) determina los valores de

verdadde todas las literales sin variables.

Consideremos un programa P para el cual SMCCP) es

consistente. Sea A un Atomo sin variables y supongamos que

queremos inferir —A. Para usar SMC, tenemos que mostrar que

A no es una consecuencia ldégica de P. Desafortunadamente,

debido a la indecidibilidad del problema de validez de la

idgica de primer orden, no hay un algoritmo que tomando una A
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arbitraria como entrada responda en un tiempo finito si Aes o

no una consecuencia ldédgica de P. Si A no es consecuencia

légica, puede quedarse en un loop. Asi tenemos que la

inexistencia de un procedimiento de prueba para SMCCP) se debe

a que el conjunto de axiomas extCP) no es recursivamente

enumerable y por lo tanto, no es recursive.

SMC es un ejemplo de una regla de inferencia no-mondtona,

es decir, en donde la suma de axiomas nuevos puede hacer

decrecer el conjunto de teoremas que se tenian antes.

Ejemplo 18. Si P = {estudianteCJuan) » maestroCJosé)>,

entonces SMCCP) es inconsistente, por lo tanto, todos los

enunciados que contengan los predicados estudiante y maestro,

y las constantes Juan y José, son teoremas de SMCCP). Si

P* = P U {maestroc José)>, entonces s=maestroc José) no es

teorema de SMCCP’) , y P © P’ pero SMCCP’) S SMCCP).

IIT.1.1 CONSISTENCIA DE LA SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO.

Si P es consistente, no siempre es cierto que SMCCP) lo

sea Cvéase el ejemplo anterior). A continuacién presentamos

algunos resultados para determinar la consistencia de SMCCP)

con P dado.

Teorema 30. Si P consiste de clausulas, Q es una negacidén

de clausula y el predicado de igualdad no aparece en P ni en

Q, entonces:

SMCCP2 & Q si y solo si PU extCP) & Q.

Corolario 3. Si P consiste de cldausulas y la igualdad no



ecurre en él, entonces:

SMCCP) es consistente si y solo si P U extCP) es consistente.

Si hay conocimiento indefinido acerca de <Atomos sin

variables, entonces SMCCP) es inconsistente, como se puede

advertir en el siguiente resultado:

Teorema 31. Si P consiste de clausulas y la igualdad no

ocurre en 61, entonces SMCCP) es consistente si y solo si para

todes los <atomos sin variables Ay: -4 Ay Pit Ay: = oS AL

implica Pe A. para alguna i = 1,...,r.

La informacién indefinida acerca de literales con

variables no necesariamente implica’ la inconsistencia -de- la

SMc.

Ejemplo 19. Sea P el siguiente programa:

posd © aqt»)

pCa)

qc b>

entonces pCa), —=pCb), =qCa>, gqcb) satisfacen la SMC y

tenemos a pox v~ qCx) como teorema sin que ptx) ni qcow lo

sean.

Teorema 32. SMCCP) es consistente si y solo si P tiene un

modelo minimo de Herbrand.

Los siguientes resultados son para clausulas de Horn:

Teorema 33. Si P es un conjunto consistente de clAusulas

de Horn entonces SMCCP) es consistente.

Como cada programa definido es consistente, tenemos:

Teorema 34. Si P es un programa definido, entonces SMCCP)
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es consistente.

Las demostraciones de estos teoremas se pueden consultar

en la publicacidén de Shepher dson(1988) y en la de

Reiter{1978)].

La SMC es muy natural para algunos programas

correspondientes a bases de datos, pero se considera muy

drdstica para la mayoria de los programadores ldgicos. Si se

requiere que la SMC sea consistente para todas las extensiones

con nuevos hechos, solamente se pueden tener programas

relativos a bases de datos del tipo mds simple. Debido a

esto se han dado otros significados a la negaciédn en

Programacién Légica que expondremos a continuacian.

III.2@ BASE DE DATOS COMPLETADA.

La idea de este significado es asumir que las clAusulas

que aparecen en un programa ldégico P abarcan sélo la mitad si

de un conjunto de definiciones st y solo si de los predicados

del programa, la mitad solo si de cada definicién es una ley

de completacidén del predicado. La base de datos completada

compCP>, dada implicitamente por las cldausulas de P, incluye

este conjunto de definiciones junto con una teorfa de igualdad

que hace explicita la convencién de que nombres diferentes

denotan objetos diferentes.

La definictdén de un simbolo de predicado p en un programa

normal P es el conjunto de todas las clausulas del programa P
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que tienen a p en su cabeza,. es decir, el conjunto de las-

clausulas que dicen algo sobre p.

A continuacién daremos la definicidén de compCP).

Sea pct»... ot e Lye... Le una clausula en un programa’

normal P. Requeriremos un nuevo simbolo de predicado =, que

no aparezca en P, cuya interpretaciédn sera la relacidén

de identidad. £1 primer paso es transformar la clausula

.dada, em pCx,....*) © Cx tda...aCx = t JaLa...aL_, donde
. a n 2 2 n n ‘a ™

x,» ++22X). Son variables que no aparecen en la clausula.

Entonces, si Yyrr+-¥y Son las variables de la clausula

original, transformamos ¢sta en:

pcx». oe x? € dy,»- -e ayCC= ta. - acx= tala. as aL:

Ahora supongamos que esta transformacién se hace para

cada clAdusula en la definicidén de p. Entonces cobtenemos

k = 1 férmulas transformadas de la forma

pcx... Ss x? ¢ gE,

pr,» - sw x? € E

donde cada E, tiene la forma general

ay,oo ayCC= ta. oe acx= tDain. ss aL:

La definicitén completada de p es entonces la férmula

Vx, * - VxCpCx,.- ua x? o Ew: a. vE,?-

Algunos si{mbolos de predicado en el programa pueden’ no

estar en la cabeza de ninguna claAusula. Para cada uno de

estos simbolos de predicado q, aumentamos explicitamente la

clausula Wx, kis WxWGC, » eas xD. Esta es la definicidén de
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esta clausula la definictdén completada de q.

Para crear las definiciones completadas intoducimos la

igualdad, asi que es esencial incluir algunos axiomas que la

contengan. La teorfa de la igualdad cuyos axiomas son AI y

AL definidos antes, es suficiente para nuestros propdésitos.

Sea P un programa normal. La completacién de P,

denotada por compCP), es la coleccién de las definiciones

completadas de los simbolos de predicado en P junto con la

teorfa de la igualdad.

Se discute con frecuencia que en el lenguaje cotidiano

cuando uno escribe P uno realmente quiere decir compCP),

nétese que la manera de escribir P influye en la definicidén de

compet P>.

Como Clarkli978) indicd, es apropiado considerar la

completacién de un programa normal, no el programa en si, como

el principal objeto de interés. Aunque el programador sdélo

le da el programa normal a un sistema de programacioéon ldgica,

se entiende que el programa normal es completado por el

sistema y el programador est4a programando con la completacidén.

De acuerdo a esta nocién, tenemos el concepto de una respuesta

correcta.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una

respuesta para P U {G> es una substitucién de variables de G.

Sea P un programa normal, G una meta normal <¢ Lys oli»

y @ una respuesta para P U {G), decimos que © es una respuesta
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consecuencia légica de compCP).

Teorema 35. Si P es un programa normal entonces P es una-

consecuencia ldgica de compCP). En el sentido de que cada

clausula de P es consecuencia ldgica de compCP>.

Ahora definiremos un  wmapeo T sobre la red de

interpretaciones basadas en alguna pre-interpretacién J, del

lenguaje de P.

Sea J una pre-interpretacidén de un programa normal P e I

una interpretacién basada en J entonces

TID = fA [AeLa...AL €P, Ves una asignacién de
P JY a n

variables con respecto a J, y La a -ab. es verdadero con

respecto aI y V>.

Cuando J es la pre-interpretacién de Herbrand de P,

escribimos T, en lugar de t Néotese que T. no _ monétona

en general.

Ejemplo 20. Si P es el programa p ¢ -—p, T, no es mondtona

ya que Tc@ = {p> y TiCtpro = @, y @ S <p) pero

T,¢@> 2 T,CCp?).

Si P es un programa definido, entonces Te es mondtona.

Teorema 36. Sea P un programa normal, J una

pre-interpretacién de P e I una interpretacién basada en J,

entonces I es un modelo de P si y solo si T2cd> st.

Teorema 37. Sea P un programa normal, J una

pre-interpretacién de P e I una interpretacién basada en J,

supéngase que I junto con la relacién identidad asignada a =
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es un modelo de la teorfa de la igualdad, entonces I junto con

la relacidén identidad asignada a = es un modelo de compcP) si

y solo si Tact) =I.

Teorema 38. Sea P un programa definido y Age Bo entonces

Ae MPFCT> si y solo si compcP) U <A> tiene un modelo de

Herbrand.

Teorema 39. Sea P un programa definido y Ay: ve oA

Atomos, si VCAA. tA AY? es una consecuencia ldgica de compcP)

entonces también es una consecuencia ldgica de P.

La informacién positiva que se puede deducir de compcP>

es la misma que la que se puede deducir de P, es decir,

compcP>) no aumenta nueva informacién positiva. Para ser

precisos, tenemos el siguiente resultado:

Teorema 40. Sea P un programa definido, G una meta

definida, entonces 8 es una respuesta correcta para

compCP) U {G si y solo si @ es una respuesta correcta, para

Pu <G>.

La demostraciones de estos teoremas se pueden encontrar

en el libro de Lloyd(1987).

III.@.1 CONSISTENCIA DE compCP).

Cada programa normal es consistente, pero la completacidn

de un programa normal puede no serlo.

Ejemplo 21. Si tenemos P tal que P={p ¢-p>}, P es

consistente pero compCP) = <p + —p? no lo es.

Si el programa es definido tenemos que compCP> es
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compCP), y para P definido siempre existe el minimo punto fi jo

de T,-

Una condicidén suficiente para asegurar que la

completacién de un programa normal sea consistente, es la que

daremos a continuacién, la idea es limitar el uso de la

negacién en reglas recursivas para mantener manejable a la.

teoria del modelo.

Una functé6n de nivel de un programa normal es una funcidén

de su conjunto de simbolos de predicado a los enteros

no-negati vos. Nos referiremos al valor de un simbolo de

predicado bajo esta funcidén como el nivel de ese simbolo de

predicado.

Un programa normal es jerdrquico si tiene una funcidén de

nivel tal que, en cada clausula de programa.

pct,. um 2 st € Ly ore oLie el nivel de cada simbolo de

predicado que ocurre en el cuerpo es menor que el nivel de p.

Un programa normal es estratificado si existe una funcién

de nivel tal que en cada clausula del programa

pct, ,..-.t9 € Looe. obs el nivel del sfimbolo de predicado de

cada literal positiva sea menor o igual al de p y el nivel del

simbolo de predicado de cada literal negativa en el cuerpo sea

menor que el de p.

Teorema 41. Sea P un programa normal estratificado,

entonces compCP) tiene un modelo minimal normal de Herbrand. -

CUn modelo normal es uno para el que se asigna la relacién
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identidad a =, minimal significa que no hay un modelo normal

de Herbrand estrictamente menor).

Este ultimo teorema se debe a Apt, Blair y Walker[1988].

IIl.2@.2 LA RELACION ENTRE LA SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO Y LA
BASE DE DATOS COMPLETADA.

La Suposiciégn del Mundo Cerrado, SMCCP), y la Base de

Datos Completada, compCP), son similares superficialmente.

Ambos son ejemplos de razonamiento por fracaso Cdefault),

asumiendo que si alguna informacién positiva no puede ser

Pprobada de un cierto modo a partir de P, entonces no es

ver dadera. Pero para SMCCP), la nocién de prueba involucrada

es aquella de la Ldégica de Primer Orden, mientras que para

compCP), es usando una de las cldausulas del programa cuya

cabeza se iguale con el Atomo dado. A primera vista esto es

una nocidén muy cercana de prueba, asi que mas Atomos sin

variables deberian ser falsos bajo compCP) que bajo SMCCP), es

decir, SMCCP) debe ser una consecuencia de compCP). Pero

esto no es tan simple porque compCP) aumenta, en la mitad solo

st de la definiciédn completada de un predicado p, nuevos

enunciados universales que pueden ser usados para probar cosas

acerca de otros predicados ademas de p. También SMCCP)

incluye el Axioma de Cerradura del Dominio CACD> que restringe

a los modelos de Herbrand, y esto no se incluye en compcP),

aunque esto se supone tdacitamente a menudo. De hecho cuando

SMCCP> y compCP> son compatibles, SMCCP) implica compcP)
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Para comprender la relacién que existe entre SMCCP) y

compCP) se dar4n uncs ejemplos y después unos resultados.

Ejemplo 22. Para el programa P: p ¢-p,

SMCCP) es consistente pero compCP) no.

Ejemplo 23. Para el programa P: q¢-p,

compCP) es consistente pero SMCCP) no.

Ejemplo 24 Para el programa P: pe¢gq

q¢-p

q¢q,

compCP> y SMCCP) son consistentes pero no compatibles,

es decir, compCP) U SMCCP) es inconsistente.

Teorema 42. compCP) U SMCCP) es consistente si y solo si

1. compCP) es consistente, y

@. para cualesquiera Atomos sin variables Ay: area AL

compcP>) U ACD & CAN... vAD implica P & A, para

alguna i = 1,...,r.

Teorema 43. Si P es un programa definido, entonces

compCP) U SMCCP) es consistente.

También puede ser interesante considerar el efecto de

aplicar la Suposicién del Mundo Cerrado a la Base de Datos

Completada, es decir, SMCCcompCP)); si consideramos el inverso

compCSMCCP)) no se gana nada ya que si SMCCP) es consistente

tiene un solo modelo.

Teorema 44. SMCCcompcP2> S SMCCPD U compCP>.

Toorema 45. SMCC compC PS) puede estar contenido
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propiamente en SMCCP) U compCP), de hecho puede ser

consistente mientras lo dltimo no.

Teorema 46. SMCC compc PDD es equivalente a

SMCCP> U compCP>) si y solo si para todos los aAtomos sin

variables A,

compcP>) = A implica PeA,

es decir, cuando compCP) no da nueva informacidn acerca de

Atomos sin variables.

Teorema 47. Si SMCCP) U compCP> es consistente entonces

SMCCcompCP)) es equivalente a él.

Corolario 4 Si P es un programa definido entonces

SMCCP) U compCP>) es lo mismo que SMCCcompcCP)).

Todos estos resultados se pueden encontrar en la

publicacién de Shepherdson[19881].

III.3 CIRCUNSCRIPCION.

La Circunscripcién fue introducida por McCarthy[1980].

Es una regla de suposicién gue puede ser usada junto con las

reglas de inferencia de la légica de primer orden y asume que

los objetos satisfacen un predicadoa dado solo si tienen que

hacerlo con base en una coleccién de hechos, circunscribiends

Climitandod asi, el conjunto de dichos objetos. Los

resultados de la circunscripcién dependen del enunciado que se

utilice para expresar los hechos.

El resultado de circunscribir un simbolo de predicado P
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en un enunciado A es la férmula que asegura que ningtin simbolo

de predicado cuya extensién incluya propiamente a la de P

satisface A, es decir, minimiza a P en A.

La definicién de circunscripeidén incluye un cuantificador

de segundo orden, asi es que se obtiene una férmula de segundo

orden. A continuacidén definiremos los conceptos que se

requieren para entender la definicién de circunscripcidén

basdndonos en la notacién que utiliza Lifschitz{1985a)].

III.3.4 FORMULAS DE SEGUNDO ORDEN.

Un ltenguajye de segundo orden se define, como un lenguaje

de primer orden, con constantes funcionales y constantes de

predicado, cada una de alguna aridad n, n2O, ademas de

variables objeto se tienen variables funcionales n-arias y

variables de predicado n-arias Clas variables objeto y las

constantes se identifican con variables y constantes

funcionales de aridad OD. Las variables funcionales y de

predicado pueden ser acotadas por cuantificadores. Un

enunctado es una fdrmula sin variables Cfuncionales o de

predicado) libres.

Una estructura M para un lenguaje de segundo orden L

consiste de un universo no vacio |M|, funciones de jm” a |MI

representando a las constantes funcionales y subconjuntos de

1M|™ representando a las constantes de predicado. Para

cualquier constante K, el objeto en M Cfuncién o conjunta)d que

la representa se denota por M[K]1. La igualdad se interpreta
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como identidad, las variables funcionales fluctuan sobre

funciones arbitrarias de imi” a |M| y las variables de

predicado sobre subconjuntos arbitrarios de |M]| me

Un modelo de un enunciado A es cualquier estructura M tal

que A es verdadero en M. A tmplica B si cada modelo de A es

un modelo de B. A es egquivalente a B si tienen los mismos

modelos.

Un predicado n-ario es una expresidn de la forma AxACXx),

donde x es una n-upla de variables objeto y ACx) una férmula.

De forma usual, si U es AxACX) y t es una n-upla de términos,

entonces Ut se interpreta como ACt). Identificamos una

constante de predicado P con el predicado AxPCx).

Si U, V son predicados n-arios entonces U © V representa

VWxCUC3>9 >» VOxDD, asi U S V expresa que la extensién de U es un

subconjunto de la extensién de V Cla extensidén de un predicado

P, es el conjunto de los elementos x tales que PCx)).

Aplicamos esta notacién a tuplas U = Ulsee Ur y Ve= Yo a vi

de predicados, asumiendo que son similares Ces decir, que UL y

vi tienen la misma aridad): U<vyv significa

us Vio nA Us Vis Adem4s U = V representa US VAVZUy

U< V es lo mismo que US Va-XV S UW, si m=i1 entonces

U< V significa simplemente que la extensién de U es un

subconjunto propio de la extension de V.

III.3.2@ CIRCUNSCRIPCION PARALELA.

Primero consideraremos la circunscripcidén paralela cuando
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no se especifican prioridades entre los predicadaos

minimizados. Sea P una tupla de constantes de predicado, Z

una tupla de  constantes funcionales y/o de predicado

diferentes de las de P y sea ACP,Z un enunciado Csi tenemos

un conjunto de enunciados, tomamos su conjuncidén como ACP,Z)).

La eétreunseripeién de P en ACP,Z>2 con variable Z es el

enunciado

ACP,Z2 a 73psezcaAcp,z> ap < Pd

donde p, Zz son tuplas de variables similares a P, Z@

y ACp,z> es el resultado de reemplazar todas las ocurrencias

de P y Z en A por p y z. Denotamos a esta circunscripcidn

por circCACP,2D; P; OD, si Z = @ escribimos circCACP); PD y si

P inecluye a todas las constantes de predicado escribimos

cireC ACPD).

Esta formula establece que los predicados de P tienen una

extensién minimal bajo la suposicidén de que ACP, se da y las

extensiones de los predicados de Z pueden variar en el proceso

de minimizacion.

II.3.3 SIGNIFICADO DE LA CIRCUNSCRIPCION EN LA TEORIA DE
MODELOS.

Para dos estructuras M,, M, escribimos Ms M, si:

1. IM} = IMI

eB MIKI = MOCK] para toda K que no esté en P ni en Z

3. MC{(P.] © MEP] para toda P, € P.
4 LL 2 L L

P;Z
Asi, Ms M, si M, y M, difieren sdlo en cdmo
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en M, es un subconjunto de su extensidén en M,-

M es <P_minimal en una clase S de estructuras si MeS

PZ
y no hay estructura M’e S tal que M’< M cM<7 M, si

PZus 7h

4
M, pero no es cierto que Ms" M>-

Los modelos de circunscripci6én pueden ser caracterizados

como sigue:

Teorema 48. Una estructura M es un modelo de circCA;P;D

si y solo si M es minimal en la clase de los modelos de A con

respecto a ee,

Esta equivalencia se sigue del hecho de que especificar

valores de p, z para los que ACp,z) a p < P sea verdadero en

M, es equivalente a especificar un modelo M’ de A tal que

we <P vy. Este es un resultado de correctez y completez para

la circunscripeion.

Ejemplo 25. A = PCc), c una constante objeto. La

circunscripcién de P en A afirma que la extension de P es un

conjunto minimal que satisface esta condicidén, en otras

palabras, c es su unico elemento:

circCPCcd;P) « YxCPOCsD + x = cd.

Ejemplo 26. A = -PCa>, esto no nos da ninguna informacién

“positiva’ acerca de P y es verdadero cuando P es falso:

circC-9PCad;P> + WxC=PCx).

Ejemplo 27. A = CPCa) a PCb)), la circunscripcion asegura

que a y b son los unicos elementos de P:

circCPCad a PCD); PD & WxCPOO ox = av x= bd.
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Ejemplo 28. A = CPCa>) v» PCb)), en este caso hay dos

valores minimales:

eireCPCa>d v PCb); PD 4 WxCPO.D @ x = ad v VxC PO) & x = bd.

Ejemplo 29. A = CPCad v Xb), en este caso al

circunscribir P y Q en A tenemos dos valores minimales:

ecireCPCad v OCbI;P.D + CVXCCPOX) & x = aD A AOD

C¥xCAPO A CQC2D «+ x = bID

III.3.4 CIRCUNSCRIPCION CON PRIORIDAD.

La circunscripcién con prioridad que Lifschitz{i9e5a)]

llama circunscripcién general, es definida por Gelfond,

Przymusinska y Przymusinskil1989] como sigue:

La ctreunseripctén con priortdad de A con prioridades

P>..->P, y variables Z es denotada por circCA;P>...>P, 52 y

se define como sigue:

circtA;P>. : OP2 ‘3 circCA;P 3P+. +t +P+2)

a circCA;P,,P.+. “% +P+2 Asean ciretA;P,32 ;

donde A+B es el resultado de concatenar la tupla A con la B.

Ejemplo 30.

circC¥xCp0xO v g020);p,q> © YxCplx) «& =aqlx),

pues aqui se minimizan p y q sin prioridades, por lo

tanto se tiene que si se da pCx) no se da qex y

viceversa.

circ V¥xC psd v qcsO;p > qd « VWxtaptsxd A ges,

aqui hacemos la extensién de p tan pequeNa como sea

posible, atin si hace que la extensién de q crezca,
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entonces p se hace igual a falso y q a verdadero.

Teorema 49. Una estructura M es un modelo de la

eircunscripcidén con prioridad cireCA;P>. - OP32 si y solo si

M es un modelo de A tal que para toda isk, M es

<@lninimal con P = Py 2'= PP. +...4+P 42.
u itd k

En las aplicaciones es razonable asignar prioridades

mayores a los predicados que representan excepciones de otros

predicados.

III.3.98 RELACION CON SMC Y CONSTSTENCTA.

Claramente hay una similitud entre la SMC y circunscribir

todos los simbolos de predicado en una fdérmula de predicado:

en ambos casos “minimizamos" los predicados representados por

los simbolos. Al mismo tiempo, estos dos procedimientos son

técnicamente muy diferentes, la SMC extiende la base de datos

con fdrmulas muy simples: aAtomos negados sin variables, pero

usa el concepto de consecuencia Ildédgica para decidir qué

formulas se pueden aumentar, por otro lado, la circunscripcidén

es una traslacién puramente sintdactica, pero su resultado se

expresa por medio de una fdérmula de légica de segundo orden.

Los siguientes resultados se deben a Lifschitz{[1985b], 41

considera un Lenguaje de primer orden sin igualdad ni simbolos

funcionales, con un numero finito de constantes y simbolos de

predicado.

Ejemplo 31. A = CpCad a qcb)>

SMCCAD = <pCad A qCb>, apCbd, =qCa2> U AT U AL U ACD



circCAD & VWxC pC.) «@ x = a) a WyCqCy>? wy = bd

Para derivar circCA) de SMCCA) utilizamos que los objetos

a y b son los unicos en el universo: YWxCx=a wv x=b). En el

caso general, se necesita el Axitoma de Cerradura del Dominio

CACD).

Para derivar SMCCAD de circCAD tenemos que asumir que los

objetos denotados por a y b son diferentes. En el caso

general necesitamos los Axiomas de Libertad CAL).

Estas dos suposiciones caracterizan la importante clase

de las bases de datos cerradas E-saturadas estudiadas por

Reiter. ACD es m4s fuerte: implica que los cuantificadores

se pueden reemplazar por conjunciones y disyunciones finitas,

asi que cualquier formula es equivalente a una combinacidén

proposicional de Atomos.

Existe A para la que la equivalencia SMCCAD # circCA no

puede ser probada atin asumiendo ACD y AL; esto es claro por el

hecho de que SMC a veces es contradictoria, mientras que el

resultado de circunscribir una conjuncién de clausulas no nos

lleva a contradiccién, de acuerdo con Etherington, Mercer y

Reiter.

Ejemplo 32. A = CpCa>) wv pCb))

SMCCPD = {pCa> v pCb>, =pCad, =ptb>))> Uu AI vu AL UV ACD

circCP) @ C¥xCpCx) «x = ad ~v VxtpCx) + x = bd)

Teorema SO. Si SMCCA) es consistente entonces

= SMCCAD © circCAD a AL a ACD

El siguiente resultado se debe a Gelfond, Przymusinska y
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Teorema 531. Si P es un programa definido entonces

circCP) & F si y solo si SMCCP) & F.

La SMC no es equivalente a la circunscripcicén, hay varias

razones para ver a. ila circunscripcién como una forma

substancialmente mAs poderosa de razonamiento no-mondétono:

4. La caracterizacién de los predicados minimizados dados

por la circunscripcién se expresa por medio de fdérmulas

universales, no sdélo por medio de negaciones de dAatomos sin

variables. Esto es esencial cuando ACD no es aplicable.

2. La circunscripcién lleva a menudo a condiciones

no-triviales sobre los predicados minimizados cuando la SMC es

contradictoria.

3. La circunscripcidén nos permite minimizar un

subconjunto de  predicados, no necesariamente todos los

representados en el lenguaje.

4. Si los objetivos de minimizar varios predicados entran

en conflicto entre si, la circunscripcién da una oportunidad

de asignar prioridades relativas a esos objetivos, utilizando

circunscripcidén con prioridad.

8. En la circunscripcién no perjudica tomar hechos

irrelevantes en cuenta, pues si estos hechos no contienen el

simbolo de predicado que se est4 circunscribiendo, aparecer4n

como conjunciones sin cambio y entonces las versiones

originales de estos hechos pueden utilizarse.

6. Cuando se tiene un predicado P del cual se quiere
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poder deducir nuevos hechos positivos al circunscribir A, que

los que se deducen de A, basta con considerar a P dentro de Z,

lo que no es posible con SMC.

*Besnard, Moinard y Mercer{1989)] demuestran que no siempre

que se aplica la circunscripcién a un enunciado A consistente,

se obtiene un enunciado consistente, y dan restricciones para

que con todo A consistente se obtenga la circunscripcién de A

consistente, aunque el resultado no es tan fuerte. Ademas

dicen que en general, la consistencia y la completez para la

circunscripcién son incompatibles ya que la completez requiere

que cualquier teorfa consistente que no tenga un modelo

minimal, tenga una circunscripcién inconsistente.

III. 4 SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO GENERALIZADA.

Como vimos antes, la SMCCPD es inconsistente para

cualquier programa P que implique informacién indefinida

acerca de aAtomos sin variables, y es consistente solo si P

tiene un modelo minimo de Herbrand. Para encontrar una

suposicidén mds débil que sea util y que sea consistente para

todos los programas consistentes P, Minker sugiridé reemplazar

modelo minimo por modelo minimal y formuld la Suposicidén del

Mundo Cerrado Generalizada CSMCG).

Asumimos que P es un conjunto de clausulas. La

definiciém de SMCGCP) dice que un atomo sin variables A es

falso en SMCGCPD si y solo si es falso en cada modelo minimal
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de Herbrand de P, es decir, es andlago a SMCCP) solo que en

lugar de tener extCP) tenemos {7A|A es falso en todos los

modelos minimales de Herbrand de P?}.

Consideramos un. enunciado verdadero si es verdadero en

todos los modelos minimales de P, falso si es falso en todos

los modelos minimales de P, indefinido si es. verdadero en un -

modelo minimal y falso en otro. Un evaluador de preguntas

completo y correcto ideal, seria uno que haga tener éxito a

una pregunta si y solo si es verdadera en todos los modelos

minimales, fracasar si y solo si es falsa en todos los modelos

minimales y no dar respuesta Ces decir, un coémputo infinitod

cuando la pregunta sea indefinida, es decir, verdadera en

alguno pero no en todos los modelos minimales.

Los siguientes resultados se pueden  consultar en

Sheperdson[1988).

Teorema S2. Si P es un conjunto consistente de clausulas

entonces P tiene un modelo minimal de Herbrand.

Caracterizacién sintdctica de Minker de la SMCG:

Teorema 53. Un Atomo sin variables A esta en un modelo

minimal de Herbrand de P si y solo si hay Aatomos sin variables

Aye: a oA. r20, tales que PeCAv Aw. ov AD pero

Pe cA. --¥ AD.

Teorema 54.

1. Un modelo minimal de P es un modelo minimal de

SMCGCP) e inversamente.

2. Si P es consistente entonces SMCGCP) es
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consistente.

3. Si la cuantificacién existencial de una matriz

positiva es verdadera en todos los modelos

minimales de P entonces es una consecuencia de

P.

4. Si la cuantificacién existencial de una matriz

positiva es una consecuencia de SMCGCP)

entonces es consecuencia de P.

83. SMCGCPD es una consecuencia de SMCCP) y si SMCCPD

es consistente entonces coincide con SMCGCP).

6. Si Q es una consecuencia de SMCGCP) entonces es

verdadera en todos los modelos minimales de P.

En 3 y 4, una matriz positiva es una férmula construf{da a

partir de Atomos por el uso de a, ~ solamente, es decir, sin

usar -.

El resultado 3 significa que para tratar de caracterizar

los modelos minimales de P no importa aumentar a SMCGCP) los

Aatomos sin variables que son verdaderos en todos los modelos

minimales pues ya son consecuencia de P. El enunciado 4 dice

que SMCGCP) no aumenta nueva informacion positiva.

Aunque por 1 todes los modelos minimales de P son modelos

de SMCCCP), el inverso no es verdadero pues hay modelos de

SMCGCP) que no son modelos minimales de P.

Ejemplo 33. Si P es pvq entonces SMCGCP) no contiene

Atomos negados sin variables y {p, q? es un modelo. de 41.

El ejemplo anterior muestra que el inverso de 6 no es
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cierto pues Cp a aq) v Cq a =p) es «verdadero en todos los .

modelos minimales de P, pero no es una consecuencia de

SMCGCP). Por lo tanto, atin sim contar con la incompletez

debida al procedimiento de cdémputo utilizado para encontrar

consecuencias de SMCGCP), SMCGCP) es una tentativa incompleta

para caracterizar a los modelos minimales de P.

No hay una relacién simple entre compCP> y SMCGCP>.

Ejemplo 34. Si P = (tq ¢ =p), el modelo {p, q> de SMCGCP)

no es un modelo de compCP) = {q # =p, —p>. Si P = {p ¢ p>,

el modelo {p>} de compCP) = {p @ p}, no es medelo de

SMCGCP) = {-p>.

La relacién de la SMCG con la circunscripcidén se expresa

en el siguiente resultado que se puede consultar en la

publicacién de Gelfond, Przymusinska y Przymusinskil1989).

Teorema 55. Para todo P programa,

circCP) = F si y solo si SMCG&CP) & F.
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IV. NEGACION POR FRACASO.

Antes vimos lo que es una respuesta correcta para

compcP) UG Cver I1.2), ya que tenemos el concepto

declarativo, veremos cémo implementarlo. La idea bdasica os

usar resolucién-LSD, aumentada con la Negaciédn por Fracaso

Cresolucién-LSDNFD, en donde para mostrar que A es falsa

hacemos una busqueda exhaustiva de uma prueba para A y si cada

prueba posible fracasa se infiere =A. Si podemos mostrar que

cada intento para probar A fracasa usando sdélo el programa P,

es en efecto una prueba de —A usando compCP), entonces la

Negacién por Fracaso es justamente una regla de inferencia

para deducciones de compCP).

Nuestra primera tarea es dar una definicién precisa de

una refutacién-LSDNF y un 4rbol-LSDNF con fracaso finito.

Para esto, primero daremos las definiciones mutuamente

recursivas de los conceptos de refutacidén-LSDNF de rango k y

de Arbol-LSDNF con fracaso finito de rango k.

En las definictones a continuacién, serd necesario

seleccionar literales de metas normales. Para seleccionar

literales se requiere que si ¢stas son negativas, no tengan

variables, si son positivas no hay restriccion. Esta

condicién se llama la condictén de seguridad en la seleccidén

de literales, y se usa para asegurar la correctez de la

resolucidén-LSDNF. Si una regla de seleccidén. cumple la

condicién de seguridad, se llamara una regla segura.



Sea G la meta © Lone ottie oh, y sea C la clAusula

A¢e Moses eM, entonces G’ es resolvente de G y C usando @ si

se dan las siguientes condiciones:

Cad Ls es un Aatomo en G, llamado el Atomo selecctonado,

Cb) @ es un umg de Ly A, y

Cc) G’ es la meta normal

¢ CLs. a obge Me: ae Mle? a iL26.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una

refutactGn-LSDNF de rango O para P U {G} consiste de una

sucesién Gis 6, Gy. we Gs o de metas normales, una sucesidén

Cie. a c de variantes de cldusulas de programa de P y una

sucesisén Oy. -% °o. de umg’s tales que cada Gis es resolvente

de Ss. y Coa usando ee

Sea P un programa normal y G una meta normal, un

G@rvol-LSDNF con fracaso fintto de reango O para P U{tG> es un

4rbol que satisface lo siguiente:

Ca) El 4rbol es finito y cada nedo del Arbol es una meta

normal no vacia.

Cb) El nodo raiz es G.

Cc) Sdlo se seleccionan literales positivas en los nodos

en el Arbol.

Ca) Sea ¢ Ly oes s whee oe ke, un neodo interno en el Arbol y

supéngase que ue es un Atomo y se selecciona,

entonces, para cada Cvariante ded clAausula de

programa Ae Myo. »2oM tal que Lo yy A son
a

unificables con umg 6, este nodo tiene un hijo
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@eCL,... kb. .o.Mys-+- ML .4...,L.9e.
4 mi 4 a mrt P

Ced Sea © Leese bee eek, unm nodo hoja en el Arbol y

supéngase que Le es un atomo y se selecciona,

entonces no hay Cvariante ded clausula de programa

en P cuya cabeza unifique con Le

Sea P un programa normal y G una meta normal, una

refutact6n-LSDNF de rango kti para P U €G> consiste de una

sucesién o- G, Goes ‘ o= oO de metas normales, una sucesidn

Gye. c de variantes de clausulas de programa de P o

literales negativas sin variables, y una sucesioén e- ow eo, de

substituciones, tales que, para cada i:

Cid G, es resolvente de G yc. usando © ,0a
iva & iva isa

ciid G es €L,..,L,....L, la literal seleccionada L
i a ™m p m

en G. es una literal negativa sin variables “A y

hay un a4rbol-LSDNF con fracaso finito de rango k

para PU fe A: En este caso, SG. es
uta

eb... 5k oL tesevba © es la substitucidén
Fy m~a" “mrs Pp iva

identidad y C. es -A.
ia m

Sea P un programa normal y G una meta normal, un

Grdol-LSDNF con fracaso finito de rango kt+f para P U {G> es un

4rbol que satisface lo siguiente:

Ca) El Arbol es finito y cada nodo del Arbol es una meta

normal no vacia.

Cb) El nodo raiz es G.

Cc) Sea ¢€ Lasse rhea oo he, un nedo interno en el drbol y

supongase que Lo se selecciona, entonces:
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cid Lo es un dAtomo y, para cada Cvariante de)

clausula de programa A « Mo. a: M, tal que Le y

A son unificables con umg @, el nodo tiene un

hijo «CL,...,L .M,....M,.L .,...,L9@ 0
4 ma 4 q mri Pp

ciid LL, es una literal negativa sin variables “A y

hay un 4rbol-LSDNF con fracaso finito de rango

k para P U CoA> en cuyo caso el unico hijo es

¢eL,...-b Lb ,....b.
a m-a =m Pa

CdD Sea © byecsswho seas oly, un nodo hoja en el Arbol y

supongase que Le es seleccionada, entonces:

cid Le es un Atomo y no hay Cvariante de) clausula

de programa en P cuya cabeza unifique con Le °

ciid Le es una literal negativa sin variables 7A. y

hay una refutaciGn-LSDNF de rango k para

PU {7A3.

Nétese que unC a) 4rbo] -LSDNF con fracaso finito

CrefutaciGn-LSDNFD de rango k es también unCa) 4rbol-LSDNF con

fracaso finito Crefutacién-LSDNF) de rango n, para toda n 2 k.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una

refutact6n-LSDNF para P U <G> es una refutaciGgn-LSDNF de rango

k para P U {G), para alguna k.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una

respuesta computade © para P U {(G) es la substitucidén obtenida

al restringir la composicioén O.--@. a las variables de G,

dondeA la sucesién de substituciones usada en una

refutacién-LSDNF para P vu {G)>.
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Como sdélo se seleccionan literales negativas sin

variables entonces L,e no debe tener variables, para cada

literal negativa Ly. en G.

Ahora que hemos dado la definicién de una respuesta

computada, consideraremos el procedimiento que un sistema de

programacién ldégica podria usar para calcular respuestas. La

idea basica es usar resolucién-LSD, aumentada con la regla de

negacign por fracaso. Cuando se selecciona una literal

positiva, usamos oxenciaimente resoluci6n-LSD para derivar una

nueva meta. Sin embargo, cuando se selecciona una literal

negativa sin variables, se entra al procese que responde metas

recursivamente para tratar de establecer la submeta negativa.

Podemos ver a estas submetas negativas como lemas separados,

que se deben establecer para calcular el resultado. Habi endo

seleccionado una literal negativa sin variables -A en alguna

meta, una tentativa es contruir un 4Arbol-LSDNF con fracaso

finito con rafz ¢ A antes de continuar con el calculo

restante. Si se construye este arbol-LSDNF con fracaso

finito, entonces la submeta =A tiene éxito. Por otro lado,

si se encuentra una refutaciGn-LSDNF para ¢ A, entonces la

submeta 7A fracasa. Nétese que las substituciones solamente

se llevan a cabo con liamadas con G6xito de IJliterales

positivas, las llamadas negativas nunca las crean ya que sdélo

tienen éxito o fracasan. Asi la negacién por fracaso es

solamente una prueba.

A continuacién daremos las definiciones de
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derivaci6én-LSDNF y 4rbol—-LSDNF.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una

derivact6n-LSDNF para P U (G) consiste de una sucesioén Cfinita

o infinitad C= G, Gio. -. de metas normales, una sucesidén

Ce Cae -.- de variantes de clAausulas de programa Cllamadas

clausulas de entrada) de P o literales negativas sin

variables, y una sucesién 9 @,>- -. de substituclones que

satisfacen lo siguiente:

Ca) Para cada i:

cid G4 es resolvente de S y una clausula de

entrada Cus usando e, » Oo
4,

ciid G es © Ligsesv eh pecwsbey la literal
v a 7m Pp

sel eccionada Le en G. es una literal negativa.

sin variables 7A y hay un 4rbol-LSDNF con

fracaso finite para PU te AD» en este caso,

G. es ¢-L,...,L aL o--- el, @& es la
ita a m-a med Pp ioe

substitucién identidad y Che es 7A:

Cbd) Si la sucesicén Go. Gooee- de metas es finita,

entonces:

cid la Gltima meta es vacia, o

ciid la Gltima meta es ¢L,...,L,...-Lb; L es un
a m Pp ma

atomo, Le es seleccionada y no hay Cvariantes

de> clausulas de programa en P cuya cabeza

unifique con Lo o

Cidid la Ultima meta es ¢L,....bL ....5b 3 L es
a mw . P ™m

una literal negativa sin variables 7A Lo es



seleccionada y hay una refutacié6n-LSDNF para

PU fe A>.

Sea P un programa normal y G una meta normal, un.

Grbol-LSDNF para PU{G> es un 4rbol que satisface lo

siguiente:

Ca? Cada node del 4rbol es una meta normal Cposiblemente

vacia).

Cb) El nodo raiz es G.

Cc) Sea ¢ Lye--- oLieee- rl. Cp = 1) un nodo interno en el

4rbol y supdéngase que La es seleccionada, entonces:

cid Lo es un Atomo y, para cada Cvariante ded

clausula de programa A ¢ Mo. as oN. tal que Lo y

A son unificables con umg ©, el nodo tiene un

hijo «CL,...,Lb ..M,....M,L .,...,L96 0
4 ma 4 a m+a Pp

ciid ue es una literal negativa sin variables “AL y

hay un 4rbol-LSDNF con fracaso finito para

PU fle As en cuyo caso el unico hijo es

eL,....L _,b,..-.L.
a m4" “mea P

Cd) Sea ¢ Ly»--- oles vt Cp 213 un nodo hoja en el

4rbol y supéngase que Ls es seleccionada, entonces:

cid Le es un Atomo y no hay Cvariante de>) clausula

de programa en P cuya cabeza unifique con Lo °

ciid Le es una literal negativa sin variables “A y

hay una refutaci 6n-LSDNF para Pu te AY

Ce) Los nodos que son la clausula vacia no tienen hi jos.

Los conceptos de derivacién-LSDNF, refutacién-LSDNF y



B1

4rbol-LSDNF generalizan los de derivacién-LSD, refutacién-LSD.

y Arbol —-LsbD. Una derivacién-LSDNF es finita si consiste de

una sucesién finita de metas, de otro modo, es tinfintta. Una

derivaci6Gn-LSDNF ttene éxito si es finita y la Ultima meta es

la meta vacia. Una derivacién-LSDNF fracasa si es finita y

la dltima meta no es la meta vacia. Similarmente definimos

ramas infinitas, @xito y fracaso de un 4rbol -—LSDNF. Es claro

que una derivacidén-LSDNF con éxito es una refutacidén-LSDNF y

un 4rbol-LSDNF cuyas ramas sean ramas fracaso, es oun

4rbol-LSDNF con fracaso finito.

Sit una meta contiene sdlo literales negativas con

variables, entonces, debido a la condicidén de seguridad, no se

puede seleccionar ninguna literal. Formalicemos esta nocidén.

Un coémputo para PU {G} es un intento de construir una

derivaci6n-LSDNF para P U {G>.

Sea P un programa normal y G una meta normal, decimos que

un computo para P U t{G> tropteza si en algun punto del cémputo

se llega a una meta que contiene sdlo literales negativas con

variables.

Ejemplo 35. Si Ges ¢ 7pCx) y P es cualquier programa

normal , entonces el cémputo para PU t{@ tropieza

inmediatamente.

Hay otras formas en las que puede terminar un cémputo con

la resoluci6én-LSDNF adem4s de las ya coneocidas con la

resolucién-LSD que son @¢xito, fracaso o irse a infinito.

Estas formas que dan resultados inconclusos son la que



llamamos antes tropezar y la que se llama fin muerto que

sucede cuando la literal que se eligi6 es una literal negativa

L sin variables que ni tiene éxito, ni fracasa, en cuyo caso

la evaluacién se congela porque no se recibe respuesta acerca

de la evaluacisén de L.

Una condicién muy fuerte para que no haya fin muerto es

que cada literal sin variables tenga éxito o fracase.

Ahora daremos una condicién bajo la que podemos estar

seguros que la resolucidén-LSDNF nunca tropieza.

Sea P un programa normal y G una meta normal. Decimos

que una clausula de programa A ¢ Lye. os Le en P es admitida si

cada variable que ocurre en la clausula ocurre en la cabeza A

© en una literal positiva del cuerpo Lovee Le Decimos que

una cldausula de programa es permitida si cada variable que

ecurre en la cldausula ocurre en una literal positiva del

cuerpo Loose ob. Sea G, € Loess ek. decimos que G es

permitida si cada variable que ocurre en G ocurre en una

literal positiva del cuerpo Lyeeee oL. Decimos que P U {G)

es permitido si se tienen las siguientes condiciones:

Ca) Cada cldausula en P es admitida.

Cb) Cada clausula en la definicién de un simbolo de

predicado que occurre en una literal positiva en el

cuerpo de G o en una literal positiva en el cuerpo

de una clausula en P es permitida.

Cc? G es permitida.

Una meta permitida puede no tener 4xito aunque alguna



instancia sin variables s{ lo tenga.

Ejemplo 36. Sea P:

pcosd © arcs)

‘entonces la meta ¢ pCa) tiene éxito pero ¢ pcx) ,

tropleza.

Una meta permitida puede fracasar aunque alguna instancia

sin variables no.

Ejemplo 37. Sea P:

qc € rox

pCad ¢ pCa)

Con la regla de seleccién que toma la literal

permitida de m4s a la izquierda, ¢ —pCx), rCx) fracasa

mientras que «© —pCa), rCa) se queda en un loop.

Una meta permitida <« Le Le puede tener ¢xito aunque ¢ L,

no tenga éxito bajo ninguna regla de seleccicn:

Ejemplo 38. Sea P:

pox) ¢ =x)

rca)

¢ pOsxd, rOxo tiene éxito pues pasa a ¢ 7s000, rO0O y

luego a « =sCa) y ao, pero ¢ pCx) se pasa a ¢€ —sCx)

que tropieza.

Nétese que una clausula unitaria permitida no debe tener

variables y cada cldusula permitida es admitida. Estas

definiciones generalizan la definicién de Clark{1978) de una

pregunta permitida y el axioma de cober tura de

Shepherdson[1984] . El siguiente resultado se debe a Lloyd y
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Topor y a Shepherdson[1985].

Teorema 56. Sea P un programa normal y G una meta normal,

supéngase que P U<G> es permitido, entonces tenemos Las

siguientes propiedades:

Cad Ningtin cémputo para P U {G> tropieza.

Cb> Cada respuesta computada para P U {<G> es una

substitucién bdsica para G.

Las condiciones anteriores se pueden verificar

inmediatamente pero son muy restrictivas ya que prohiben

clausulas como pcx)? ¢€.

IV.1 CORRECTEZ DE LA RESOLUCION-LSDNF.

El siguiente resultado es la correctez de la regla de la

negacién por fracaso. En preparacién de la prueba de este

resultado tenemos el siguiente lema debido a Clarkl1i9781.

Lema 1. Sea P un programa normal y G una meta normal,

supéngase que la literal seleccionada en G es positiva.

Cad Si no hay metas resolventes, entonces G es una

consecuencia ldgica de compCP)D.

Cb) Si el conjunto {G,....G9 de metas resolventes es

no vacio, entonces G + Gyn. @ - AG. es una consecuencia

ldégica de compCP).

El siguiente resultado se debe a Clark[1978].

Teorema 57 CCorrectez de la regla de Negacién por

Fracaso). Sea P un programa normal y G una meta normal, si



Pu {GG} tiene un 4rbol-LSDNF con fracaso finito, entonces G es

una consecuencia ldégica de compCP).

Demostracidn.

La demostracién es por induccién sobre el rango k

del 4rbol-LSDNF con fracaso finito para P U {@.

Sea Gla meta ¢ Lio. oe L.

Supongamos primero que k = 0, entonces el resultado.

se sigue utilizando el lema 1.

Supongamos que el resultado se da para 4rboles-LSDNF

con fracaso finito de rango k. Consideremos un

4rbol-LSDNF con fracaso finito de rango k+1 para P U CG>.

Llevaremos a cabo una induccién secundaria sobre la

profundidad de este Arbol para llegar al resultado:

Supongamos primero que la profundidad de este

4rbol es 1:

cid Si la literal seleccionada en G es

positiva entonces el resultado se sigue

del lema 1Ca).

ciid SL la literal seleccionada Le en G es la

literal negativa sin variables mA cOMo

la profundi dad es a1. hay una

refutacidén-LSDNF de rango k para

PU te A>. Nétese que para una meta

cuya literal seleccionada es positiva, la

meta derivada es una consecuencia Idgica

de la meta dada y la cldusula de entrada,



P es consecuencia ldégica de compcP) y se

tiene la hipdétesis de induccién sobre

4rboles-LSDNF con fracaso finito de rango

k-1 en esta refutacién, obtenemos que A.

eS una consecuencia Ildgica de compcP).

Por lo tanto, “BCLA... AbD es también una

consecuencia ldégica de compCP), debitdo a

que A, no tiene variables.

Ahora supongamos que el 4rbol-LSDNF de fracaso

finito para P U {G) tiene profundidad d+1.

cid Si la literal seleccionada en G es

positiva entonces el resultado se sigue

del lema 1Cb> y la segunda hipdétesis de

induccion.

Cii>d Si la literal seleccionada en G es la

literal negativa sin variables Lie por la

segunda hipdtesis de induccién tenemos que

“ACLa. oe abeoa woe aL? es una

consecuencia Idgica de compCP), por loa

tanto “ECLa. ae aL es también una

consecuencia de compCP>. 2

Corolario 8S. Sea P un programa definido, si Ae Fi

entonces 7A es una consecuencia ldgica de compcP).

Ahora tenemos la correctez de la resolucién-LSDNF, este

resultado se debe esencialmente a Clark{1978).



Teorema S58 CCorrectez de la resolucién-LSDNF>). Sea P un

programa normal y G una meta normal, entonces cada respuesta

computada para PwU{G es una respuesta correcta para

comptP) U {G>.

Demostracién.

Sea G una meta normal © Lys ob, y Ops 0O, la

sucesicn de substituciones usada en una refutacidén-LSDNF

para PU CG>. Tenemos que demostrar que

WECLa... aLI@,...e9 es una consecuencia Idgica de

compCP). El resultado se prueba por induccidén sobre la

longitud de la refutacién-LSDNF.

Supongamos primero que n = i. Esto significa que G

tiene la forma ¢ L,- Consideraremos dos casos:

Cad. Ly positiva. |

Entonces P tiene una clausula unitaria de

la forma Ae y Le, = Ae,. Coma Le, € es una

instancia de una clausula unitaria de P, se

sigue que WL.@> es una consecuencia ldgica de

P y, entonces, de compctP).

Cb) L, negativa.

En este caso, L, no tiene variables, eo, es

la substitucién identidad y el teorema anterior

demuestra que L, es una consecuencia ldgica de

compctP).

Ahora supongamos que el resultado se da para.

respuestas computadas que provienen de refutaciones-LSDONF



de longitud n-1. Supongames que a> eee eo es la

sucesién de substituciones vusacs, en la refutacién-LSDNF

para PU {¢G> de longitud on. Sea Le la literal

seleccionada de G. Otra vez consideraremos dos casos:

Cad Lo positiva.

Sea Ae My. 2% oM. Cq = OD la primera

clausula de entrada. Por hipdédtesis de

induccién

WoCL a... AL AMA... AM AL oa... ALO ...e 3)
a ma 4 a ™ k a nea

es una consecuencia ldégica de compctP>.

Adem4s, si q> O, WECM,a. ‘ AN2e,. 3 -e9 es una

_ consecuencia _ Adgica de compct P).

Consecuentemente, WC Le, ae e. que es lo mismo

que WC AG,. woe e2 » @S una consecuencia ldgica de

compCP). Sti q = 0, es inmediato que

vcL@,- a oe? es consecuencia ldgica de compCP>.

Por lo tanto tenemos que WCCLa. ee aL, e,- Pr e>

es una consecuencia ldgica de compcP).

Cbd) Lo negativa.

En este caso, Le no tiene variables, 8, es

la substitucidén identidad y el teorema anterior

demuestra que Lo es una consecuencia ldgica de

compctP). Usando la hipétesis de induccidén

tenemos que WOCLa. nw aLe,. os e> es una

consecuencia ldgica de compCP). a

Finalmente, veamos el problema de debilitar la condicidén



de seguridad sobre la seleccién de literales. Primero

mostraremos que si se retira la condicién de seguridad,

entonces no tenemos la correctez para la regla de negacién por

fracaso,.

Ejemplo 39. Sea P el programa normal siguiente:

p ¢ aq

qccd ¢

Si no tenemos la condicién de seguridad se puede

seleccionar la literal —=qOx0 y obtener un “Arbol -LSDNF

con fracaso finito” para P U fe p>. La submeta -qCx)D

fractasa porque hay una refutacién de ¢ qcx)> en la que x

se substituye por c. Sin embargo, “=p no es una

consecuencia ldégica de compCP>.

Es posible debilitar la condicién de seguridad un poco y

todavia obtener resultados. Considérese la siguiente

condicién de seguridad debilitada. Se permite proceder con

submetas negativas con variables. Si la submeta negativa

tiene éxito, entonces se procede como antes. Sin embargo, si

la submeta negativa fracasa, se realiza un chequeo para

asegurarse que no se hicieron substituciones a ninguna

variable en la meta del nivel tope de la refutacidén

correspondiente. Si no se hizo tal substitucidén, entonces la

submeta negativa fracasa y se procede como antes. Pero, si

se hizo una substitucidn, entonces se selecciona una literal

diferente y se retrasa la seleccién de la submeta negativa,

esperando a que después se acoten mas de sus variables.



Alternativamente, se puede generar un error de control y parar

el programa.

El punto clave aqui Cen el caso de submeta negativa con

variables) es que la refutacién que causa que fracase la

submeta negativa con variables debe probar algo de la forma

WCAD en lugar de solo 3CA). Para esta condicidén de seguridad

debllitada, se siguen dando los dos teoremas anteriores. El

unico cambio a sus pruebas es en la prueba del teéorema de la

correctez de la regla de negacidén por fracaso, en el lugar

donde remarcamos el uso del hecho de que A es sin variables.

La manera m4s simple de implementar la condicién de

seguridad en un sistema PROLOG es retrasar la seleccioén de las

submetas negativas hasta que todas las variables que aparezcan

en la submeta hayan sido acotadas. Desafortunadamente, la

mayoria de los sistemas PROLOG no tienen un mecanismo para

retrasar la seleccién de las submetas y entonces no se dispone

de esta solucicn. M4s aun todavia, la mayorfa de los

sistemas PROLOG no verifican que las submetas negativas no

tengan variables cuando son llamadas, esta puede llevar a un

funcionamiento peor.

Dahl1(1980]1 sugiere dos métcdos para no evaluar una

literal negativa con variables libres em PROLOG, uno es usar

corrutinas para ordenar la meta y otro es utilizando conjuntos

cuando se tiene un universo finito.

Ejemplo 40. Considérese el programa siguiente:

pcad ¢



qcb> «¢

y la meta normal ¢ =pC.),qC. Si este programa y meta

corren en un sistema PROLOG que utilice la regla de

cémputo estandar y que no cheque que las submetas

negativas no tengan variables al ser llamadas, entonces

oodar& la respuesta "no". De otro modo, se retrasa la

primera submeta, se resuelve la segunda submeta y

después la primera para dar la respuesta correcta (x/b?}.

Por supuesto, el problema con esta meta particular puede

ser solucionado con un sistema PROLOG est4ndar

reordenando las submetas en la meta. Sin embargo, esto

no es el asunto.

Otra solucién para el manejo de literales negativas con

variables, es lo que propone Kunenf{1987al. Uno puede

construir un intérprete PROLOG modificado que maneje lo que 41

llama conjuntos elementales, es decir, combinaciones booleanas

finitas de conjuntos de la forma

Clo. we >ta {o substitucidén} ¢ BP con tyes ex rte teér mi nos.

Este intérprete podria diferir del PROLOG est4ndar en la forma

en que trata una meta o submeta negativa, aL, donde L tiene

variables sin instanciar. El intérprete podria llamarse a si

mismo recursivamente y calcular el conjunto de respuesta

completo para L como la unién de una cadena de conjuntos

elementales. Si la cadena es finita, entonces la respuesta

para -L serfa el complemento de la unidn. Si la cadena es

infinita, entonces el intérprete no para. Este intérprete



podria. calcular los conjuntos de respuesta completa para

cualquier programa jerarquico aunque podrfa carecer de la

propiedad de completez.

Ejemplo 41. Sea el programa

ACc)d €

y la meta © “ACO entonces la respuesta

{x|x = e)° = <x|x # c>.

serfa

Ahora discutiremos el efecto que pueden tener los cortes

en un programa normal, sobre los resultados de correctez.

Antes, mostramos que la existencia de un corte en un programa

definido no afecta la correctez, pero puede introducir una

forma de incompletez en la implementacidén de la resolucidén-LSD

de respuesta correcta. Sin embargo, para programas normales,

es posible que un corte afecte la correctez.

Ejemplo 42. Considérese el programa de subconjunto:

subconjuntotx, yd © =pCx, yd

pcx,y) ¢ miembrotz,>9, -=miembro Cz, y>

miembroCx,x. yd ¢ !

miembroCx,y-zZ) ¢ miembroctx,z)

en donde los conjuntos se representan por listas. La

meta ¢ subconjuntoC{[1,2,3],f[1)]) tiene éxito con este

programa. La razén es que el uso inseguro del corte en

la definici6én de miembro produce un Arbol con fracaso

finito para ¢ pCf{1,2,3),€1)) construf{fdo incorrectamente.

Por lo que la submeta negativa -pC(i »-2,3),f1)) tiene

éxito incorrectamente.
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IV.2 COMPLETEZ DE LA RESOLUCION-LSDNF.

En esta seccidén, probaremos los resultados de completez

de la regla de negacidén por fracaso para programas definidos y

la resolucién-LSDNF para programas jerarquicos.

El siguiente resultade se debe a Jaffar, Lassez y

Lloyd[1983]. La demostracién que mostramos a continuacioén es

mAs sencilla que la original y se debe a Wolfram, Maher y

Lassez.

Teorema 59 CCompletez de la regla de Negacidén por

Fracaso). Sea P un programa definido y G una meta definida, si

G es una consecuencia Idgica de compCP) entonces cada

Arbol-LSD equitativo para P U <G} fracasa de forma finita.

Demostraci6én.

Sea G la meta ¢ Ap: oe vA Supéngase que P U {G>

tiene un arbol-LSD equitativoe que no fracasa de forma

finita. Probaremos que compcP) U CAC Ages. «: - AD tiene

un modelo.

Sea RA una rama que no fracasa en el aArbol-LSD

equitativo para P U ¢G. Supéngase que RA es

G,=6, SG,» +». con umg’s o> oe -.. y cldusulas de entrada

Cy Co ew x El primer paso es usar RA para definir una

pre-interpretacidén J de P.

Supéngase que L es el lenguaje de primer orden para

P. Se define una relacién ™® sobre el conjunto de todos

los términos en L como sigue. Sean s y t términos en L,
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entonces s**t si hay n2i1 tal que se,-.-.0= te,...@,

esto es, S,---e unifica as y t. “*@ eS una relaciégn de

equi valencia. Se define el dominio D de tla

pre-interpretaciGn J como el conjunto de todas las clases

de equivalencia de * de los términos en L. Sis es un

término en L, se denota a la clase de equivalencia que

contiene as por [s].

Después se dan las asignaciones a las constantes y

simbolos funcionales en L. Sic es una constante en L,

se asigna {cl ac. Si f es un simbolo funcional n-ario

en L, se asigna a f£ el mapeo de D” a D definido por

cf{s,).. as offs4) > [fCs... ie Si. Esto termina la

definicién de J.

La siguiente tarea es dar las asignaciones a los

simbolos de predicado para extender J a una

interpretacién de compCP) U C3CAA... AAD. Primero se

define el conjunto qT, como sigue:

i” Cpcft).. or eft99 Ipct,.. i rt aparece en RA}.

Se mostrara que Is TACI>» donde Tt es el mapeo asociado

a la pre-interpretacién J. Supdéngase que

peetJ,...,£t39 e Io: donde pct»... >to aparece en

alguna G» i éeéo. Como RA es equitativo y no fracasa,

hay una j @ w tal que

PCS0+. ss = PCL»... oeOa? Big

aparece en la meta 6.5 y pe Byers »s> es el <Atomo .

seleccionado en GS; Supdéngase que Ccepee



PCre+ oF > ¢«8,....B. Por la definicién de T’ se
n a m Pp

sigue que : PeerOg: ms « ottSiiva)? € Tycr>.

Se tiene:

pect ),...,ft 15
4 n

= pc{te@. a S45) tat 4 iat {tou a

pc{s).. one fs39

= pc LSea veces 59.jis

= pc Er Oiie" ee) obr9jeg)? »

asi que pC({t),...,ft J> « Ter Die Entonces I ¢ Ter Die
a n Po o ro

Ahora, por el teorema 7 CpA4gina 23> hay una I tal

que Tosi e I= Teer. I da las asignaciones a los

simbolos de predicado en L. Se asigna a = la relacioén

identidad sobre D.

Esto termina la definicién de la interpretacioén I,

junto con la relacién identidad asignada a =, de

compCP) U (3c Aa. ee siale Ndotese que esta

interpretacién es claramente un modelo para la teoria de

la igualdad. Entonces por el teorema 37 Cpdagina 56), I

junto con la relacién de identidad asignada a = es un

modelo de compCP) U CAC AA. ‘i -aAD>. a

Corolario 6 Sea P un programa definido y Ae Boe si 7A

es una consecuencia légica de compCP) entonces A é€ Foo

Ahora analizaremos la completez de la resolucién-LSDNF.

Ejemplo 43. Considérese el programa:

pow <¢

qcad <-



rCb)> «+

y la meta ¢€¢ pO, qt. Claramente, xb es una

respuesta correcta, sin embargo, esta respuesta nunca

puede ser computada, ni ninguna versién mds general de

ella.

Este ejemplo illustra claramente uno de los problemas para

ebtener un resultado de completez para la resolucién-LSDNF.

La resolucidén-LSD da respuestas m4s generales. En el ejemplo

anterior, @sta regresarA la substitucidén identidad @ para la

submeta pCxd. Lo que quisiéramos para la regla de negacidcn

por fracaso es instanciar x con la substitucigén xb y asi

calcular la respuesta correcta. Sin embargo, la negacidén por

fracaso solamente es una prueba y no puede hacer

substituciones. A menos que se presente una meta que sea la

raiz de un 4rbol-LSD con fracaso finite, no hay manera de

instanciar mas la meta para obtener dicho Arbol. En el

ejemplo anterior, ¢€ q¢x) no es la rafz de un Arbol-LSD con

fracaso finito y la negacién por fracaso no tiene manera de

encontrar la substitucidén apropiada x/b.

El siguiente ejemplo illustra otro problema para obtener

un resultado de completez para la resoluciGn-LSDNF.

Ejemplo 44. Considérese el programa normal P

rep

r¢-p

pP¢p

entonces, la substitucién identidad @ es una respuesta



correcta para compcP) U fer}, pero @ no puede ser

computada.

Estos ejemplos muestran que para obtener un resultado de

completez, serA necesario imponer m4s restricciones. Ahora

mostraremos que para programas jerarquicos hay un resultado de

comp] etez. Sin embargo, este resultado no es muy util porque

la condicién de jerarquia prohibe cualquier recursidén, aunque

tedavia caracteriza a una base de datos convencional ya que:

.se pueden tener definiciones de relaciones por un conjunto de

instancias, o por reglas generales, o por mezcla de ambos; los

componentes de una relacién son estructuras de datos

generales, no solo cadenas y nimeros; la mnotacién clausal

cubre los papeles de lenguaje de descripcidn de datos,

lenguajJe de preguntas y lenguaje de programacicn; la

recuperacién de informacién no sdélo busca en un archivo sino

que incluye realmente una deduccién computacional. Esta

condicién es muy apropiada cuando se habla acerca de derivar

consecuencias de la base de datos completada, ya que para

obtenerla a partir de la base de datos original se convierten

las clausulas st en st y solo st, y esto sélo ocurre cuando se

define alguna. nueva relacién en términos de relaciones ya

definidas, que es precisamente la situacién de Jjerarquia.

Para el enunciado de este resultado, necesitamos generalizar

el concepto de una regla de cémputo.

Una regla de cémputo segura es una funcion del conjunto

de metas normales, ninguna de las cuales consiste solamente de



literales negativas con variables, al conjunte de literales

tal que el valor de la funcidén para una meta es una literal en

dicha meta ya sea positiva, o negativa sin variables, llamada

la literal seleccionada.

Sea P un programa normal, G una meta normal, y R una

regla de cémputo segura entonces:

Una dertivacté6n-LSDNF para PU tG@ via Res una

derivacién-LSDNF para P U {G} en la que se utiliza la regla de

computo R para seleccionar literales.

Un drbol-LSDNF para P U ¢G via R es un 4rbol-LSDNF para

Pu tG en el que se utiliza la regla de cdmputo R para

seleccionar literales.

Una refutactén-LSDNF para Pw «<G via R es una

refutaciGn-LSDNF para P U (G@ en la que se utiliza la regla de

cémputo R para seleccionar literales.

Una respuesta computadoa-R para P U {G} es una respuesta

computada para P U {G> que proviene de una refutacidn-LSDNF

para PU ¢{G> via R.

Se tiene el siguiente resultado que se puede consultar en

Shepher dson( 1984).

Teorema 60. Una meta G no puede tener éxito bajo una

regla de seleccién y fracasar bajo otra.

Ahora podemos dar el resultado de completez para

programas jerarquicos. Algunas versiones de este resultado

se deben a Clarkf{19878] y a Shepherdson([ 1965).



Teorema 61 CCompletez de la resolucién-LSDNF para

programas jerarquicos). Sea P un programa normal jerarquico, G

una meta normal, y R una regla de cémputo segura. Supéngase

que P U t(G> es permitida, entonces se tienen las siguientes

propi edades:

we Ca) El 4rbol-LSDNF para P U {G} via R existe y es finito.

Cb> Si © es una respuesta correcta para compcP) U {G y9

es una substitucién basica para G, entonces © es una

respuesta computada-R para P U {G).

Shepherdson(1988) define varios tipos de completez:

Cad

Cb)

Cc)

e-completez para G, si para todas las

substituciones ©, compCP) = 7=Ge implica que G

tiene éxito con respuesta que incluya a © Ces

decir, respuesta o tal que existe substitucidén

a con @ = ao.

3-completez para G, si

compCP) = 3456 implica que G tiene éxito.

-—-completez para G, si

compCP) = -3-G implica que G fracasa.

Adem4s, da el siguiente resultado:

Teorema 62. Para programas definidos la resolucién-LSDNF

Cad) ©@-completa para todas las metas G tales que P u {G)

es permitido pero no para toda G permitida.

Cb? 3-completa para todas las metas sim variables pero

no para todas las metas G tales que PU <{G@ es
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permitido.

Co) -—-completa para todas las metas sin variables

puramente negativas pero no para todas las metas sin

variables.

Ejemplo 45. Sea P el programa:

pox ¢

y la meta ¢€ pC ,-qCt».

Aqui se tiene que la meta es permitida y tiene como

respuesta correcta a ® pero la resoluci6n-LSDNF no da

respuesta ya que llega a -qC>0, donde tropieza.

Ejemplo 46. Sea P el programa:

pCad ¢

pcefCad) ¢ pcfcadd

y la meta ¢ pC» ,-pcfc.).

Aqui se tiene que P U fe pC.) ,=pCfC.9)) es permitida

y BxpCsOaampct FC 903) es verdadero ya que

compCP) = pCadvpCfCad), pero la resolucién-LSDNF se queda

en un loop.

Ejemplo 47. Sea P el programa:

pep

y la meta ¢€ p.-p.

Aqui se tiene que p,-—p no tiene variables y es

falsa, pero la resoluci6én-LSDNF se queda en un loop.

La completez de la regla de negacién por fracaso y la

resoluciGn-LSDNF son de tal importancia que es una prioridad

urgente encontrar resultados de completez mas generales. Los
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resultados de completez mds interesantes podrian ser para

clases de programas estratificados, que incluyen estrictamente

a la clase de programas jerarquicos,

IV.3 RELACION CON LA SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO.

Los siguientes resultados se deben a Shepherdson(1984].

Se puede ver que la resolucidén-LSDNF es un subsistema de

SMCCP) asi como de compCP), aunque no es obvio inmediatamente.

Los pasos positivos en la resoluciGn-LSDNF son ciertamente

inferidos del programa P, entonces también de SMCCP), pero

como la negaciédn se toma como fracaso para probar puede

parecer a primera vista como si SMCCP) fuera un subsistema de

la resolucién-LSDNF. Sin embargo la resolucién-LSDNF

necesita para fracasar no sé6lo falta de @xito sino un arbol de

evaluacién finito que explore todos los pases posibles y

mostrar que terminan en fracaso.

Aunque SMCCP> y compCP) pueden ser uno consistente

mientras el otro no, hay dos casos importantes en los que son

compatibles: primero, si P es definido, y segundo, si hay una

resolucién-LSDNF que sea completa para las metas sin

variables, y si SMCCP) es consistente. En este caso SMCCP) y

compc PD no sélo son compatibles sino efectivamente

equi valentes.

El hecho de que compCP) y su consistencia dependan de la

manera en cdémo se escriben las cldausulas del programa, y pueda



102

tener efectos no deseados en el uso de definiciones

recursivas, sugiere que cuando SMCC PD y  compcP> son

compatibles, la SMCCP) deberfia ser una justificacién mas

aceptable de la regla de la negacién por fracaso que compCP),

aunque primero se debe verificar la consistencia.

Teorema 63. Sea P un programa normal y ¢ Ly--- ob, una

meta normal, entonces cada respuesta computada -® para

PU te Lye. ee L> es tal que SMCCP) = WeCLa. s - aL,e)-

La razén de por qué SMCCP) y compCP) trabajan igualmente

bien aqui puede ser explicado brevemente. Los pasos

positivos en la resolucidén-LSDNF son pasos de resolucidén que

son consecuencias validas solo de P. Los pasos negativos

b4sicos Ces decir, los que no dependen de otros), asignan el.

valor ffalso a =A cuando la literal sin variables A tiene

éxito, en cuyo caso A es implicado por P, es decir -(7A),. y

asigna el valor verdadero a 7A cuando fracasa. Este wltimo

paso es el unico que necesita mas que P para su justificacidon.

Si A fracasa entonces A o alguna otra literal positiva B

obtenida al aplicar pasos de unificacién fracasa al unificarse

con una Cinstancia de) cabeza de clausula de programa de P.

La mitad solo st de compCP) permite afirmar -A, SMCCP) también

permite afirmar mA ya que si A fracasa entonces P # A, por lo

tanto mA e extCPd.

Teorema 64. Si para cada literal sin variables hay alguna

regla de seleccién bajo la cual ¢sta fracasa o tiene éxito

bajo la resolucién-LSDNF, entonces compCP> es consistente y si
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SMCCP) es consistente, compCP) U SMCCP) es consistente.

Corolario 7. Si SMCCP) es consistente y ¢« L tiene éxito

con L un Atomo sin variables, entonces P = L.

No podemos ver el uso de la resolucién-LSDNF como

equivalente a la completacién del programa o usar la SMCCP),

sino sdélo como un intento incompleto para producir ambas, que

obviamente se acercard m4s a su parte comun que a alguna de

ellas. Adem4s tenemos que los resultados de la

resoluciGén-LSDNF no dependen sdélo del contenido ldgico del

programa, sino también de la forma en que esta escrito.

IV. 4 RELACION CON LOS RESULTADOS ANTERIORES.

Resumiremos los resultados principales para programas

definidos. Primero necesitamos mas definiciones. La regia

de Herbrand es como sigue: si compcP) U CA} no tiene modelo de

Herbrand, o bien, si todo modelo de Herbrand de compcP) es

modelo de =A, entonces inferir —A.

Ahora tenemos tres reglas posibles para inferir

informacién negativa: la SMCCP), la regla de Herbrand y la

regla de negacisén por fracaso.

Como el operador T, es monédtonoe para un programa P

definido, no sdélo tiene un minimo punto fijo mpfcT>, sino

también un maximo punto fijo MPFCT>» que es la unién de todos

los puntos fijos Cver teorema 7, pagina 23). Por. el teorema

38 Cpagina 57) éste es el maximo modelo de Herbrand de
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compcP). Asi la regla de Herbrand permite inferir 7A, si A

pertenece al complemento Ccon respecto a la base de Herbrand

B,? de MPFCT9.

El conjunto de todos los Atomos sin variables que son

falsos bajo la Suposicidén del Mundo Cerrado, es decir, tales

que P = A, es el complemento de mpfrcT9 = Toto Cver teorema 2,

pagina 16 y teorema 14, pagina 2&7).

Adem4s tenemos que el conjunto de las A tales que

compCP) = mA, es el conjunto de todos los Aatomos que fracasan

bajo reglas de cémputo equitativas, que a su vez coincide con

el conjunto de fracaso finito LSD, es decir, el conjunto de

Atomos que fracasan bajo alguna regla de cémputo y también con

el complemento de Tito Cver teorema 29, pagina 495 y corolario

3, pagina 86).

Asi tenemos los siguientes resultados Cver figura 95D:

tA € BlImA puede ser inferida bajo la regla de

Herbrand> = B, - MPFCT

tAe BLInA puede ser inferida bajo la SMC} = 8. = Ttw

tAe BL InA puede ser inferida bajo la regla de negacién por

fracaso} = B - Tito

Como TTw S MPFCT5 = Tle, se sigue que la SMC es la

regla mas poderosa, seguida por la regia de Herbrand, seguida,..

por la regla de negacién por fracaso. Como TTo, MPFCT> y

Tito son generalmente distintos, entonces las reglas son

distintas Cver ejemplo 11, pAagina 275.
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Figura 5S. Relacién entre las diferentes reglas.

Combinando el teorema 23 Cpagina 45>) y los corolariss 5

Cpagina 86) y 6 Cpdgina 99%) tenemos:

Teorema 65. Sea P un programa definido y Ae B, entonces

los siguientes resultados son equivalentes:

ca Ae Fo

Cb) A « Tbe.

Cc) A est4a en el conjunto de fracaso finito LSD.

Cd) Cada 4rbol-LSD equitativo para PU fe A> fracasa de

forma finita.

Ce) =A es una consecuencia légica de compCP).
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Combinando los teoremas 57 Cpdgina 84) y SQ Cp4gina 93D

tenemos:

Teorema 66. Sea P un programa definido y G una meta

definida entonces G es una consecuencia ldgica de compcP) si y

solo si P U (G} tiene un 4rbol-LSD con fracaso finito.

Para enfatizar la diferencia entre modelos Carbitrarios)

y modelos de Herbrand de compCP) y entre Tte y MPFCT)-

Sea Ae Boe entonces tenemos las siguientes propiedades:

Ca Ae MPFCT si y solo si compCP>) U CA tiene un

modelo de Herbrand.

Cb) Ae Tivo si y solo si compCP) U CA tiene un modelo.

Jaffar y Stuckey sugieren que todos los programas

“decentes” deben satisfacer Tbe = MPFCT9 y los llaman

canénicos. Otra condicién natural es que compCP) debe tener

exactamente un modelo de Herbrand, es decir, que

mpfc T,? = MPFCTt) 2 El programa del ejemplo 11 Cpdagina 27)

tiene esta propiedad pero no es candénico.

Ejemplo 48. Sea P el programa:

P¢p

es candénico pero mptcT> =@Orx# {p)} = MPFCT9.

Un programa que satisface estas dos condiciones, es

decir, TTo = Tbe se llama determinado. Esto significa que

la negaciGn por fracaso es completa con respecto a SMCCP) asi

como con respecto a compCP). Esto quiere decir no sdélo que

hay un unico modelo de Herbrand sino que la interseccién de

cada modelo con la base de Herbrand est4 determinada, en otras
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palabras, para cada atomo sin variables A se tiene que

compCP) = A o compCP) & A.

IV.5 OTRAS SEMANTICAS PARA LA NEGACION POR FRACASO.

Kunen(1987b] propone otra semantica para la negacidén por

fracaso en la que utiliza la ldédgica tri-valuada.

Hay tres tipos de respuesta para una meta ¢€ M:

Cad no, si 3M no es consecuencia ldgica de P

Cb> una o més substituctones o, si WMo es

consecuencia de P, si M no tiene

variables, la respuesta es sf

Ce>d no claro, que significa que el intérprete no

para o que si para imprime un mensaje de

error en lugar de una solucion.

Los problemas con la negacién hacen claro que la

semantica no puede ser precisamente la semdantica est4dndar de

lédgica de predicados de primer orden, pero es importante que

sea declarativa, es decir, expresada en términos de nociones

légicas. El usuario deber4a entender la semAntica sdélo por

ldgica, no por un entendimiento detallado de la implementacidén

del intérprete. Esto es realmente el hecho clave que separa

a la programacién Ildégica de formas de programacién mas

convencionales.

El requerimiento basico de cualquier intérprete de PROLOG

debe ser la correctez, esto es, si se regresa una respuesta @
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para una pregunta ¢ M, entonces WMcoc es consecuencia légica de

P, mientras que si se regresa no entonces 3M no es

consecuencia ldégica de P. Vemos la respuesta de la mAquina

de no claro como una verificacién incompleta de si 3M es

consecuencia ldédgica de P o no, asf, si un intérprete siempre

regresa no claro es trivialmente correcto Ce inutild.

Se toma la aproximacién de la Ildégica tri-valuada, asi,

tenemos tres valores de verdad primitivos: Us fF e ¢

Cverdaders, falso e indefinido) con las tablas de verdad dadas

por Kleene. teniendo asf la descripcién .de cémputos que

fracasan al dar una respuesta.

Las tablas de verdad de Kleene pueden resumirse como

sigue. Si @ es una combinacién booleana de los Aatomos vu, f @

i, su valor de verdad es v si y solo si todas las maneras

posibles de poner v 6 f en las ocurrencias de t llevan al

valor v calculado en Ilégica ordinaria bi-valuada; @ tiene

valor f si y solo si -$ tiene valor v, y ¢@ tiene valor t en

cualquier otro caso.

Estos valores de verdad pueden ser extendidos en la

manera obvia a Ildgica de predicados, pensando en los

cuantificadores como conjunciones o disyunciones infinitas.

Asi, 3x@C2.9 tiene valor de verdad v si y solo si hay al menos

un elemento en el dominio de discurso para el cual @ es v,

tiene valor f si y solo si es f§ para todos los elementos y es

t en cualquier otro caso. De forma similar para

cuantificadores universales.
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Kunen({i9687b) describe dos definiciones equivalentes de la

sem4ntica formal, una basada en puntos fijos y otra via

modelos tri-valuados de compCP).

Los modelos bi-valuados son un caso especial de los

modelos tri-valuados, entonces la semAantica es mas restrictiva

que la semantica compCP) de Clark.

Kunen(1987b] da ejemplos de intérpretes que son correctos

pero no completos para esta semantica.

Apt, Blair y Walker{1988) consideran los modelos minimos

que son soportados, en el sentido de que cada objeto en ese

modelo es un hecho en el programa, o es la conclusién de una

instancia sin variables de una regla cuyo cuerpo es verdadero

en el modelo.

Se dice que una interpretacién I de un programa P es

soportada si para cada AelI hay una clausula Aye Lae wee Le

en P y una substitucién © tal que I & Le. ag Le A= Ae y

cada Le neo tiene variables. Asi, I es soportada si y solo

si para cada A eI hay una clausula en el conjunto de todas

las instancias sin variables de cldausulas en P con cabeza A

cuyo cuerpo es verdadero en I.

Un uso seguro de la negacién es el siguiente: cuando se

usa negacién, uno se debe referir a una relacién ya conocida.

Mas especificamente, primero se deben definir algunas

relaciones Cquizdas recursivamente) en términos de si mismas

sin el uso de negacién, después se pueden definir algunas

nuevas relaciones en términos de sf mismas sin el uso de
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negacioén y en términos de las anteriores posiblemente con el.

uso de la negacicon. Este proceso puede ser iterativo. Asi

se tienen los programas estratificados.

Lo que se quiere es un modelo minimal y soportado.

Se tiene que para P programa, I es un modelo de P si y

solo si TCI ©I, y ademas, I es soportada si y solo si

I ¢ T.CId.
P

Se define M. para programas estratificados en base a T, y

la estratificacién como sigue. Sea P = Pwu...u FP. tal que

una cldusula est4a en P. si y solo si el simbolo de predicado

de su cabeza tiene nivel t, entonces se tiene:

M = T_ Twl@
a P

4

M = T, TuM>.
2 2

M
n

T. TwM D
r n-a

M, = M.

CTTweMD se define como antes sdélo que en lugar de empezar con

@ se empieza con M a hacer la iteracidén).

Se tiene que M. es punts fijo de T, y por lo tanto modelo

minimo y soportado de P, adem4s es independiente de la

estratificacién de P.

Hay atomos sin variables que son verdaderos en. M. pero no

son consecuencia ldgica de P. Un programa estratificado P.-

tiene un unico modelo propuesto, llamado M.» la semantica

propuesta por Apt, Blair y Walker{1988] es reducir la nocidén

de consecuencia légica de P a la de verdadero en M.-
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Es importante ver que la vision de negacidén representada

por compCP) y M. no coincide.

Ejemplo 49. Sea P el programa siguiente:

pep

qe-p

entonces se tiene:

comptP) = <p # p, q @ —p)} equivalente a {q «+ —p),

por lo tanto compCtP) & =p, mientras que ML= <q y

entonces MF =p.

Se tiene una teorfa completa ya que si Ae Boe A es

verdadero si est4 en M y es falso si no est4 en Moe ademas no

se puede tener A falso y verdadero.

Van Gelder({1988) presenta una nueva semantica, la

sem4antica de Arbol hermético Ctight), para programas normales.

Define la negacién en programas normales como fracaso finito,

limitando las pruebas a derivaciones herméticas que define

como aquéllas que se expresan por Arboles en los que ningun

nedo tiene un ancestro idéntico, consecuentemente muchas metas

que no fracasan en forma finita en otras formulaciones lo

hacen en ésta, asf, la regla de negacién por fracaso se

fortalece pero al costo de una ejecucién de programa mas

cuidadosa Cy cara).

Van Gelder{1988) muestra que los programas normales con

la propiedad de tamafio de término acotado que asegura que

ningun 4rbol de derivacién hermética tiene un camino infinito,

y la propiedad de libertad de negacién recursiva que asegura
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que dos metas no pueden estar cada una esperando que la otra

fracase, son tales que bajo la sem4antica de Arboles herméticos

cada elemento de B, es verdadero o falso. Tener la

hermeticidad evita pruebas redundantes mientras mantiene la

compl etez.

Przymusinski(f1988] define lo que es modelo perfecto de

un programa y dice que esta clase de modelos da una semantica

correcta.

Los modelos perfectos son un subconjunto de los minimales

y para programas definidos coinciden con los minimales.

Cada programa estratificado tiene un unico modelo

perfecto que coincide con el modelo M, propuesto por Apt,

Blair y Walker([1988], y con el modelo propuesto por Van

Gelder{1988)], adem4as se tiene el siguiente resultado:

Teorema 67. Sea P estratificado y Preveee Po tales que

pe P. si y solo si el nivel de p es t, entonces un modelo de

P es perfecto si y solo si es un modelo de la circunscripcidén

con prioridad circcCP; Pee? po.

No siempre se tiene un modelo perfecto, para P normal.

Przymusinskil1988] cree que la nocidén de modelo perfecto

es conceptual mente mas simple y mas natural que la

circunscripcién con prioridad.

IV.6 IMPLEMENTACION DE LA NEGACION POR FRACASO.

La implementacidén de la negaciGn por fracaso que se da en
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PROLOG es la siguiente:

noCX) «© X,!,fail.

nocx) €.

que tiene el inconveniente de que no verifica si las

literales negativas que se ejecutan no tienen variables.

Una solucién para hacer esta verificacién serfa la

siguiente:

nocX} ¢ numerovarsCX,0,N),.N = O,X,!,fail.

nocX>) © numerovars€X,0,N),N # ©O,escribeC€’literales

negativas con variables’),!,fail.

nocxX) ¢.

donde numerovarsCX,0,N) indexa las variables de X

empezando en O y terminando en N-1, por lo tanto, N es el

numero de variables que tiene X.

Cuando se utiliza la negacién por fracaso suponemos que

sabemos todo acerca de cada predicado del dominio. Minker y

Perlis(1985) dan una soluciégn cuando se tienen datos

indefinidos, que es la circunscripcioégn protegida. Se quiere

usar SMC excepto para aquellos datos que se sabe que no estAn

completos, esto es, proteger los datos de la circunscripcidén.

Primero trabajan con programas que tienen sdlo Atomos sin

variables. Se desean programas que contengan una forma de

valor nulo con el que no se sabe cudndo un Atomo particular es

verdadero o falso, dicho dato desconocido se conoece como

excepctonal y al proceso de representar esta situacién como

protecctén. Para calcular la negacidén de un Atomo, uno toma
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el dominio entero, quita aquellas constantes que satisfacen el

A4tomo positivo y también las constantes protegidas, entonces

las constantes restantes son las que se asume que satisfacen

la negacién del Atomo.

Después consideran programas definidos permitiendo

excepciones Cdatos protegidos) pero sin simbolos funcionales.

Para que su soluci6én sea equivalente a la circunscripcidén

protegida se “prepara” al programa aumentando proteccio6n extra

quela circunscripcién toma implicitamente.

Por ultimo dan una implementacidn en PROLOG que es la

siguiente, donde 1. es la nueva negacién relativa a la

suposicidén del mundo cerrado protegida y E indica la excepcidén

o dato protegido:

a,P ¢ P,!,fail.

a,P « EP,!,fail.

=P ¢«.
£
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V. NEGACION POR INCONSISTENCIA.

Este tipo de negaciédn fue concebido por Gabbay y

Ser got[1986]. Es introducido en PROLOG, reemplazando la

nocidén de negacién por fracaso.

Para este tipo de negacidén se requieren dos conjuntos a

partir de los cuales se van a hacer las deducciones. El

primero CP), es un conjunto de clausulas de las que se van a

deducir las metas de la forma en que se hace en Programacidén

Légica. El segundo CN), es un conjunto de resultados no

deseados, es decir, un conjunto de metas que no se pueden

deducir de nuestro programa.

La nocién de inconsistencia es en la que se basa este

método. Un par de conjuntos, de datos y de metas, de la

forma CP,N) es inconsistente si alguna meta nmnea@N_ se deduce

de P, es decir, CP,ND es inconsistente porque queremos que

n €N no tenga ¢xito y al mismo tiempo P es tal que n tiene

éxito. El significado computacional de 7G se define via la

necidén de inconsistencia como sigue: 7G se deduce de CP,N)D si

y solo si, CP+G,ND es inconsistente CPt+G se define como

PU {<GPO. La idea ldégica correspondiente es el esquema de

reduccién al  absurdo: si de PU<{G>, N se deduce una

inconsistencia entonces de P y N se deduce “6G.

A continuacién desarrollaremos este método.
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vei NEGACION POR INCONSISTENCIA, SIN CUANTIFICADORES.

Definimos lo que consideraremos como clausulas y metas,

para la Negaci6n por Inconsistencia.

Una mete es definida inductivamente como sigue:

1. Cualquier Aatomo sin variables es una meta.

2. Si Ayres AL son metas, entonces A, aA--:A AY

7A, son metas.

Una eldusula es definida inductivamente como sigue:

4. Cualquier Atomo sin variables es una clausula.

2. Si A es una meta y q_ un atomo sin variables

entonces gq ¢ A es una clausula.

Como se podrda notar el lenguaje utilizado en PROLOG para

negacién por inconsistencia no es el mismo que el usual, ya

que cuando tenemos PROLOG para negacién por fracaso no se

admiten negaciones anidadas y aqui si.

Un programa tiene la forma CP,ND com P un conjunto de

clausulas y N un conjunto de metas. El significado intuitivo

de CP,N) es que P es la informacién positiva y N la negativa.

A continuacién tenemos las reglas computacionales para

una meta Ga partir del programa CP,ND).

Primero ndétese que cualquier meta de la forma 7A puede

ser escrita como “CAGAATBD+ con q, Atomo.

CP,NI?G = 1, significa que la meta G se deduce de CP,N)>

como sigue:

Cad Para G atéomica, CP,NI?G = 1, si y solo si



117

Cai) GeP o

C€a2@> para alguna cldusula CG ¢ AD @ P, CP,ND?A = 1.

Decimos que la meta G fracasa de una forma finita si

GeP y para cada CG ¢« A e€ P, A fracasa de una

forma finita.

Cb) CPLND?CAGa... AG, = 1 si y solo si para cada i,

CP.ND?G6, = 1. Decimos que la meta fracasa de una forma

finita si para alguna i, CP.NI?G, fracasa de una forma

finita.

Cod CP. ND ?7€ Aq.aAnB9 =1 si ey solo si para alguna

AeNU <B>. cP U tq.3.N u B27a = 1. Decimos que la

meta original fracasa de una forma finita si la meta

presente fracasa de una forma finita.

A continuacién tenemos el resultado de correctez para la

Negacién por Inconsistencia, sin cuantificadores:

Teorema 686. Sea CP.N) un programa y G una meta. Sea

CCP.ND la siguiente fdrmula : CCP,ND =Ae* Ah

entonces CCP,NI = G si CP,NI?G = 1, es decir, si G tiene

éxito, entonces G es consecuencia légica de los datos CP,ND.

La completez para la Negacién por Inconsistencia, sin

cuantificadores es la siguiente:

Teorema 69. Si CCP,ND = G entonces CP,NI?—7G = 1.

Nétese que no se toma G sino 7G para que en la deduccidn

tomemos en cuenta al conjunto N y no solo'a P.
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V.2 NEGACION POR INCONSISTENCIA CON CUANTIFICADORES.

La definicién de clausulas y metas con cuantificadores es

similar a la que tenemos sin cuantificadores excepto porque

aqui si se admiten las variables.

Cuando preguntemos por -mAx vamos aA suponer que Ax es

igual a SbcmAx.

A continuacion definiremos lo que es la base de datos

durante el cdmputo; al principia del cdmputo la base de datos

es CP,ND, pero durante el cdémputo se aumentan Q y M.

Una base de datos es una cuddrupla CP,Q,N,M) donde P, Q

son conjuntos de cldausulas Cdatos positivos? y N, M sen

conjuntos de metas Cdatos negativos). El significado ldgico

del @xito de una meta Ga partir de CP,Q,N,M) es

m= 3 CCWAPD a AQ A CWATND A AMM > GI.

El hecho de que una clausula esté en Q o M indica que

todas las substituciones © realizadas durante el cdémputo deben

ser compatibles. En la practica, siempre que llevemos a cabo

una substitucién @ para igualar cabezas, debemos reemplazar Q

por Qe y M por Me, donde Qe, Me son el resultado de aplicar 6

a cada variable en cada cldausula de Q y M. Es necesario,

entonces, que al principio del cdédmputo tengamos variables

completamente nuevas para la meta, y variables diferentes en P

y N.

Definiremos la nocién de tener é@xita conjuntamente a

partir de varias bases de datos, es decir,
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CCP .Q oNMITC, = itiene @xdito conjuntamente). La palabra

conjuntamente significa “bajo la misma substitucién © de las

variables de Q. uM. La razén de que nos interese el

tener éxito conjuntamente es que la base de datos cambia todo

el tiempo, y un simple cdémputo en la base puede dividirse en

varias preguntas a partir de diferentes bases de datos, pero

la substitucidén © debe permanecer igual porque debe satisfacer

la pregunta original.

Definimos la nocidén de C<CP,.Q.NM276, = 1 ttenen éxtto

conyuntamente} dando las reglas de cémputo. Asumimos que las

reglas en P. y N. se escriben con diferentes variables de las

de Q y M. Las variables de Po y Ni son todas diferentes. Q

y M, pueden tener variables en comin.

Ca> Reglas de cémputo para Atomos:

Cai>d Supongamos que para alguna Jj. S, es atdémica y

hay una substituci6én @ y un Atomo He P, u Q;

tal que He = oe. Nétese que suponemos que Pi

y Q, tienen diferentes variables. En este caso

las metas originales tienen éxito conjuntamente

si tenemos lo siguiente:

CCP. .QO.N, .Med?7G6 = 1 tienen éxito

conjuntamente para i#j>.

Ca Para G. y ® como antes y para alguna

CcHe Oe Ps u Q; tenemos He = ce y

{CP,.QO.N.Med?G = 1, ivj, y

Cc Fy * Qe. Ni Mo7ce = 1 tienen Oxi to
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conjuntamente>.

Cb> Regla de cémputo para conjunciones: Para

S, =G ol aG las metas originales tienen
j bk?

éxito conjuntamente si CCP,.Q..N.MIPG, = 14 para

ina ra m=i1,...,k>, CP..Q.N,MI?7G, =1
J - Ee j Q; ij jem

tienen éxito conjuntamente)

Cec) Regla de cémputo para negacidén: Para

6, = cn HAAaa > las metas originales
m=%4 jm n=a jn

tienen ¢é@xito conjuntamente si CCP,.Q..N.»MI?7G. = 4

para ivj, y para alguna

Be MU NOU CA, [onde kd, tenemos que

CP.,.QU CH. Jm=1...k3,N..MU CA, |[n=1...k°39?7?B = 1
ji 4 joe : dj mje

tienen éxito conjuntamente)?, donde How son Atomos y

Asn son metas.

Cd> La lista vacfa de metas, {>}, siempre tiene éxito

conjuntamente.

El resultado que se tiene acerca de la correctez es el

siguiente:

Teorema 70. Si CCP..Q.N..MI?G. =1 tienen éxito

conjuntamente? entonces existe una substitucién © tal que para

cada i

CVAP,> a AQe A CVAAN,9 “a A“M,@ tm: Ge.
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Ve3 NEGACION POR FRACASO COMO CASO ESPECIAL DE LA NEGACION POR
INCONSISTENCI Ae

Para distinguir si la deduccién de una meta Ga partir de

una base de datos P se lleva a cabo por medio de la negacidén

por fracaso o por medio de la negacidn por inconsistencia,

utilizaremos la siguiente notacicn:

PC?FIG para la negacidén por fracaso y

PC?IDG para la negacién por inconsistencia.

Usaremos la notacién P?G = 1 si el cdmputo de G a partir

de P tiene éxito de una forma finita; y P?G = 0, si el cdmputo

de Ga partir de P fracasa de una forma finita. “?" puede ser

CPF o C'rrd.

Para poder tener a la negacién por fracaso como un caso

de la negacidén por inconsistencia, primero definiremos lo que

es un Arbol de cdémputo con 4¢xito para la negacidn por

fracaso y la negacidén por inconsistencia.

Definimos la nocién de drbol de cdmputo con éxito para la

pregunta PC?FIG = X CX es 0013, como sigue:

Cad Un 4rbol etiquetado tiene la forma CT,£,0,V), donde

CT,S$,03 es un Arbol finito con node tope O [es

decir, WtCctsOd}]. VCt) es una funcién de etiquetado

que da valores de la forma [PCtIC?FIGCL) = XCtI],

con PCt>) una base de datos, Gt) una meta, y XCtd el

valor Oo 1.

Cb) Un 4rbol etiquetado CT,S,0,V) es un Arbol con éxito
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para la pregunta PC?TFIG = X si y solo si se tienen

las siguientes condiciones:

Cbid VCO) = CPC?FIG = X).

Cb@) Sea t cualquier nodo en el Arbol tal que

VCt> = CPCLIC?PFIGCtLD = KCtI)], y supongamos que

ats = GCtInGctr.

Entonces se da lo siguiente:

Cb2.1> xXCtd = 1. En este caso t tiene

exactamente dos puntos inmediatamente

precedentes en el 4rbol, 5, ¥ S,+ como

sigue: %GIR: ZN
s s

a z

tal que ves.> = CPCLICPFIG.Ctd = 1) para

i=1,2.

Cb2.2> XCtd = O. En este caso t tiene un punto

inmediatamente precedente en el 4rbol,

t
|

como sigue:

y VWsd = EPCLIC?FIG.Cto = 0) con i, 1 o 2.

Cb3) Sea t un nodo tal que

VCt> = [PCLICPFIAGCLD = XCtI).

Entonces t tiene exactamente un punto

imediatamente precedente s en el Arbol como

t

|
s

sigue:

y VCs> = (PCLICPFIGCLD = 1 — XCtI).
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Cb4) Supongamos que t es un nodo con

Vet> = CPCLIC?PFIG = XCtI}], para q Atomo.

Entonces se da lo siguiente:

Cb4.14> XCt>d = 1 y t es un punto final del

4rbol. En este caso q e PCt).

Cb4.2) XCt2 = O y t es un punto final del

4rbol. En este caso q no es cabeza de

ninguna clausula de PCt).

Cb4.3) XCt> = O y t no es un punto final del

4rbol. Entonces para alguna m 21, existen

exactamente by) puntos inmediatamente

precedentes s, de t en el Arbol como

sigue:

y hay exactamente m clAusulas en PCt) con

cabezas q de la forma q ¢ Be 1 =1,....m,

de tal manera que para i = 1,...,m

ves,9 = LPCtIC?FIB =O).

Cb4.4) XCt> = 1 y t no es un punto final del

4rbol. Entonces t tiene exactamente un

punto inmediatamente precedente s en el

t
!

4rbol como sigue

y VCs> = [PCtIC?FIB = 1] para alguna B tal

gue q ¢ B e PCtd.

Definiremes los drboles de cdémputo para la negacidn por
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_. tneonsistencia. La situacigén b4sica del cdémputo es

CP,NIC?PIIG = X, donde P es un conjunto de clausulas, N es un

conjunto de metas, Ges una meta, y X es 1 0 O. Un Arbol con

éxito para una pregunta de la forma anterior es un 4rbol

etiquetado CT.<,0,V) donde para cada t

VCt> = (CPCLI,NCLIICPIIGCLI = XCtI), y se tiene lo siguiente:

cid vcO) = CCP,NIC?IIG = X).

ca) Sea t un nodo en el 4rbol tal que

VCt> = CCPCt) ,NCLIICPIIGCLD = XCtI) y supongamos que

td = GCtIAGct. Entonces se da lo siguiente:

c2.13 XCt>) = 1. En este caso t tiene exactamente dos

t
7 Sy

s s
4 z

predecesores inmediatos como sigue:

tal que ves.> = ECPCLD ,NCLIICPIIGCtd = 11] para

i=1,2.

c2.2) xXCct> = O. En este caso t tiene un punto’

inmediatamente predecesor s en el Arbol como

t
I
Ss

sigue

y Vs) = ECPCL NCLIICPIIGCLI = 01], con i, 1090

2.

C3) Sea t un nodo tal que

Vet> = ECCPCLI,NCLIICPIIAMGCtD = XCtII. Supongamos

adem4s que NCt> = (Nie +s oNOD Csi m = O entonces

NCt) es vaciod), y Gt) =

Con qa, Atomos y si k® es Oo k es O, se entiende que
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las q,° las 8, no aparecen en GCt). Por supuesto

asumimos que k’ + k > O. Entonces se da un caso de

los siguientes:

€3.1)3 m+k = 0, es decir, NCt) = vacfo, &t) = Aq,-

En este caso tenemos XCt) = O.

c3.2) xXCt) = O. En este caso t tiene exactamente

m+ k puntos inmediatamente precedentes, como

t

ce x ON
S ses Sie sea F
a m4 k

sigue:

y se da lo siguiente:

Sea P = PCt U tq>- N = NCtd U BD.

entonces ves,> = (CP,NOC PION, =O), 1 = 1,....m

ver> = CCP, NOC?IDB, =O), j =1,...k.

C3.3) Xct> = 1. En este caso t tiene un punto

inmediatamente precedente como sigue: 1

s

con VCs) = [CP,NDC?PIDC = 11, donde P, N son

como antes y C e N.

C4) Supongamos que t es un nodo tal que

VCt> = CCPCtI,NCLIICPIDgG = XCtI], con q Atomo.

Entonces se da un caso de los siguientes:

C4.13 XCt> = 1, y t es un punto final del 4rbol.

Entonces q e PCt).

c4.2> xct>) = 0, y t no es un punto final del Arbol.

En este caso q no es cabeza de ninguna clausula

en Pct).
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c4.3) XCt> = O, y t no es un punto final del’ 4rbol.

Entonces para alguna m = 1, hay exactamente m

puntos inmediatamente precedentes s, a t en el

t
x N

Ss, ..-S
4a m

4rbol como sigue:

y hay exactamente m cldusulas en PCt) con

cabeza q de la forma q¢B, 4 = 1,....m,

tal que para cada i,

ves.) = ECPCLD NCtIICPIOB, = 0).

C4.4) XCtd = 1, y t no es un punto final del Arbol.

Entonces t tiene un punto inmediatamente

t
1

precedente s en el 4rbol como sigue:

y VCs>d = (CPCLI,NCtd2C?7PIDB = 13 para alguna

Cq ¢ BD e PCtD.

En base a estas definiciones tenemos los siguientes

resultados con respecto a la relacién que existe entre

la negacién por inconsistencia y la negacidén por fracaso.

Teorema 71. Sea P un conjunto de clausulas y G una meta

sin negaciones anidadas, es decir, de la forma AaAAD, con

aie B, atomos; y las cldusulas de la forma q ¢ AcAAnd con

ce dq q 4tomos. Sea N # {qj]Jq datomo y PC?FIq= OF}. Entonces

para cualquier G sin negaciones anidadas, se tiene:

PC?FIG = 1 si y solo si CP,NIC?PIIG = 1.

Teorema 72. Sea P cualquier base de datos. Sea

L = Cy|Pc?Foy = 0>. Supongamos que P es tal que toda meta



127

tiene éxito o fracasa. Entonces para toda G:

PC?FIG = 1 si y solo si CP,LIC?IDG = 1.

Debido a estos resultados, tenemos a la negacidn por

fracaso como un caso particular de la negacidén por

inconsistencia, de hecho si nuestro sistema de prueba de

teoremas eS completo, es decir, toda meta tiene éxito oa

fracasa, entonces la negacién por fracaso es realmente la

negacién cldsica ya que es igual a la negacién por

inconsistencia.

Vv. 4 EJEMPLOS.

A continuacién expondremos algunos ejemplos para que se

vea mas claramente la mecanica de la negacidn por

inconsistencia.

Ejemplo 50. Considérese la base de datos siguiente:

Av B, ReA, Re B.

Cilertamente R debe deducirse de esta base de datos, esta

base de datos no se puede representar en PROLOG con negacidn

por fracaso. Para poder utilizar negacidén por inconsistencia

podriamos definir a P y N como sigue:

P= <{«R¢A, R ¢ BD y N = {-A A —B>.

Entonces si preguntamos R, lo tenemos que deducir

directamente de P, lo cual no es posible, si preguntamos por

“mR, entonces tenemos:

P’ = <«R «A, R « B, =RD ¥ N = €-A4 a 7B),
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con la pregunta ?C—A «a -=B). No podemos formalmente escribir

negacienes de A4tomos en los datos PF, entonces se entiende

“Re P® como “aumenta R aN”. Asi, debemos checar las. metas

“Aa -B. y R de la base de datos cP»ND> con P, =P, y

N, = N U CR>. Queremos checar -A a -B, y R como metas,

porque si tiene 6@xito un elemento de N entonces tenemos

inconsistencia. Asi la meta original -—rR tiene éxito. Si

ninguno tiene éxito, entonces —--R fracasa.

Ca) La meta R fracasa por la misma razén que antes, ya

que no se utiliza N.-

Cb) Para checar la meta 7A a —=B, checamos dos coémputos:

Cbi> Sumar A a la base de datos P, y checar N, como

metas.

Cb2) Sumar B a la base de datos P, y checar N, como

metas.

Como los dos casos son simétricos trataremos solo

uno. Checaremos Pa <ReA, Re B, A, No= tA a 7B, R>.

El sistema no es consistente, porque R «4 N, tiene

éxito a partir de Poe

Asi tenemos que —r-R tiene é@xito a partir de CP,N). Esto

significa que aunque no podemos derivar R de la base de datos,

podemos derivar -rR.

Ejemplo Si. Ahora veamos un ejemplo con cuantificadores,

tomando CP,9,N,@ como sigue: P = (ACx3> ¢ -CACadAnACXDD)> y

N = CACadAACb)>. La meta sera ACy>. Q = M es vacio.

Paso f. Unificar para tener la nueva submeta:



129

—CACadanACy)>. Esta submeta tiene éxito si la siguiente base

de datos es inconsistente: CP*.,Q” MN’ MD, con

P’= CACO € ACACADATACIOD?, Q’= €ACadd, N’= €ACadAACb}, y

M’= <ACy)>.

Paso 2 Para checar la consistencia, tratamos cada

elemento de N’ y M’ como una meta. Ahora supongamos que

tratamos ACy) como meta. ACy> se unifica con ACa> © Q’, es

decir, la meta original tiene @xito con y = a.

V.5 VENTAJAS Y DESVENTAJAS.

cid La negacidén por inconsistencia permite

Cefectivamente? poner hechos negativos y reglas negativas en

la base de datos, con un numero arbitrario de negaciones

anidadas. Esto es una gran ventaja sobre las otras

negaciones.

C2) La negacidén por inconsistencia siempre es ldgicamente

valida. Esto significa que no depende de las instancias, ni

del orden de las clausulas o de la base de datos. Es mas, el

significado de la negacidén por inconsistencia no cambia con el

crecimiento de la base de datos, lo que no sucede con la

negacidén por fracaso.

C3) Cuando una meta de la forma 7GOx0) tiene éxito, con a

como negacién por inconsistencia, el cdmputo satisfactorio

produce una substitucidén © para x tal que 7“GC,0e tiene éxito,

C4) La negacidn por inconsistencia contiene a la negacidon
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por fracaso como un caso especial en el caso en que ila

negacién por fracaso funcione bien ldégicamente.

cS) Una desventaja de la negacién por inconsistencia es

que no. es eficiente computacionalmente como la negacién por

fracaso.

Se revis6é la bibliografia posterior a la publicacidén de

Gabbay y Sergot({1986) y solamente Shepherdson[i1988] la

menciona al decir que no va a tratar a la Negacién por

Inconsistencia en su trabajo.

Gabbay y Sergot(1986) prometen un segundo articulo con

respecto a este tema, en donde tratar4n la implementacion de

una parte de la Negacidén por Inconsistencia, pero hasta ahora

no ha aparecido esta publicacion.

Nos parece que este método se deber{a implementar ya que

hace lo que ningtn ctro: aumenta efectivamente informacidén

negativa al programa y es compatible con la negacién Ildgica.

Adem4s incluye a la Negacién por Fracaso.



131

VI. CONCLUSIONES.

Después de haber hecho un estudio general del problema de

la negacién en Programacién,Ldégica nos damos cuenta de que lo

mas importante es que sepamos qué queremos decir con no.

Tenemos dos formas de dar su significado a no, la primera

consiste en dar suposiciones extra-ldédgicas que permitan

deducir conocimientos negados aunque originalmente no sea

posible; la segunda es utilizar la Idgica de primer orden

usual, es decir, deducir el conocimiento que sea consecuencia

légica de nuestro programa, como los programas normales tienen

como modelo a la base de Herbrand entonces ningtin conocimiento

negativo es consecuencia ldédgica de ellos, por lo tanto, si

queremos inferir negaciones de nuestros programas tenemos que

ampliar los tipos de fdérmulas posibles que se puedan incluir

en ellos.

La primera forma de dar significado a la negacién incluye

a la Suposicién del Mundo Cerrado, la Completacidédn de un

Programa, la Circunscripcién, la Suposicidn del Mundo Cerrado

Generalizada, la Regla de Herbrand y la regla de Negacidén por

Fracaso,

La Suposicidén del Mundo Cerrado supone que sabemos todo,

que no hay ambigtedades, es decir, conecimiento indefinido

acerca de Atomos sin variables y es tal que no existe un

procedimiento de prueba general para ella. Cuando aplicamos

la resolucién-LSDNF a programas definidos, y tenemos éxito
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entonces lo que deducimos es inferido de la Suposicidn del.

Mundo Cerrado aplicada al programa en cuestidGn. Esta

suposicién extra-ldédgica pide mucho y siempre que se ténga.un

programa que no tenga un modelo minimo, sino solamente modelos

minimales, la Suposiciédn del Mundo Cerrado va a ser

inconsistente y entonces no nos va a decir mucho ya que’ todo

sera valido.

La Completacién de unm programa esta muy relacionada con

la forma en que se escribe el programa, depende de la eleccidén

de las cabezas, no sdélo del significado ldgico. Cuando se

tienen definiciones de simbolos de predicados mutuamente.

recursivas no se entiende su significado, ya que la

Completacién de un programa m4s bien nos dice que nuestros si

son st de definiciones, es decir, en realidad son si y solo si

aunque no se escriban como tales y es ildégico escribir

definiciones mutuamente recursivas. La Completacién de un

programa esta muy vinculada con la resolucién-LSDNF, ya que

esta ultima es correcta con respecto a la Completacién aunque

_ RO siempre sea completa. Para programas estratificados

siempre se va a tener a la Completacién consistente ya que)

aqui la definiciém de cada simbolo de predicado sdlo utiliza

negativamente lo que ya esta totalmente definido y

afirmativamente lo que se est4 definiendo.

La Circunscripeién es una forma mAs adaptable a las

necesidades de una determinada aplicacién ya que no exige el

conecimiento total de lo que es verdadero en el sistema, si
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circunscribimos todos los predicados obtenemos la Suposicidén

del Mundo Cerrado y si tenemos un programa estratificado y

hacemos la circunscripcidégn con prioridad en base a la funcidn

de nivel entonces obtenemos la Completacicn. El problema de

la Circunscripcién es que obtenemos un enunciade de segundo

orden. Es mas fAcil trabajar con los modelos ya que deben de

minimizgar los simbolos de predicados que queramos y con el

orden indicado en el caso de la circunscripcién con prioridad.

La Suposicién del Mundo Cerrado Generalizada mejora a la

Suposicién del Mundo Cerrado, ya que no es inconsistente en el

caso de no tener modelos mfinimos, sdélo que no siempre se

obtiene respuesta cuando tenemos conflictos entre los modelos

minimales.

La regla de la Negacién por Fracaso es m4s computacional

‘que légica ya que se basa en el fracaso finito, aunque tiene

la ventaja de que es muy fAcil de implementar y de entender.

Todas estas suposiciones extra-légicas son razonamientos

no-monétonos, lo que complica su estudio.

En el segundo aspecto, es decir, cuando aumentamos tipos

de formulas dentro del programa provocando que al utilizar la

légica de primer orden usual obtengamos conocimiento negado,

se encuentra la Negacién por Inconsistencia en dondé se

admiten férmulas con negaciones anidadas ademas de tener un

conjunto de metas que no son validas, es decir, clausukas que

son disyunciones de literales negativas. Hay que tener claro

que hay una gran diferencia entre esta negacién y las
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anteriores, ya que aqui no estoy agregande conccimientos y en

las anteriores af. En esta forma el razonamiento es

monetonoe.
‘

Dentro de todas estas formas de entender la negacicn,

la que se ha implementado es la regla de la Negacidn por

Fracaso por medio de la resolucién-LSDNF y se ha planteado la

implementacién de la Negacidén por Inconsistencia.

En la resolucién-LSDNF el orden de los predicados en

metas y procedimientos influye en la eficiencia pero no tiene

significado ldégico, adem4s sélo la literal distinguida de cada

clausula, la cabeza, es un candidato de unificacidén con la

submeta, aqui se ve muy claro que la forma de escribir el

programa influye en la regla de la Negacién por Fracaso. La

resoluci6n-LSDNF y en general la regla de Negacidén por Fracaso

tiene la desventaja de no dar respuestas a las literales

negativas, ya que solamente admite Iliterales negativas sin

variables checando si tienen éxito o fracasan en el sistema,

otra desventaja es la de que sdlo se elije un 4rbol de

deduccigén y entonces el sistema no es completo. Su gran

ventaja es que es muy facil de implementar y es lo que se

utiliza en PROLOG.

La Negacién por Inconsistencia si da valores a variables

de literales negativas, aunque su implementacién es mas

complicada y costosa. Incluye a la Negacion por Fracaso.

El rumbo que ha tomado la investigacién en este campo

. esta muy relacionado con la MegaciGén por Fracaso ya que se ha
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estudiado su significado ldgico, se ha tratado de mejorar

dando respuestas a literales negativas con variables, se ha

buscado la manera de tener la condicién de seguridad, es

decir, que no se evalien literales negativas con variables, se

han investigado formas de cortar los loops que pudieran dar un

procedimiento de evaluacién de preguntas mas completo y con un

significado ldédgico m4s claro, se han estudiado los programas

estratificades que son los programas para los que la

Completacidén es consistente.

En resumen, hay que estar conscientes de lo que se estAé

diciendo al escribir un programa Ildé6gico y asegurarnos que el

sistema funciona de acuerdo a nuestra concepcidén del problema

que se esta resol viéndo. No es que un tipo de négacidén sea

mejor que otro, sino que cada uno se adectia a diferentes

necesidades y lo que es m4s importante de entender es que la

negacicdn en Programaciadn Logica por lo general aumenta

significado al programa ldgico.
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