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MANEJO DE LA NEGACION EN PROGRAMACION LOGICA
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M. en C. José Alfredo Amor Montafio
Director de Tesis

Se analizan las distintas propuestas para atacar el
problema de la negacidn en Programacidén Légica.

Al principlio, se da una presentacidn de lo que es
Programacidn Légica, su funcionamiento y resultados generales,
para tener un conocimiento uni forme y una notacidén
estandarizada para el estudio subsecuente.

La Programacion Légica es un sistema de deduccidn, basado
en la ldgica de primer orden, que puede ser automatizado en
una computadora.

Un programa ldgico se compone de cliusulas definidas o
cldusulas de programa de las gue no se puede deducir ningudn
conocimiento negativo como consecuencia ldgica, por esto surge
la necesidad de dar significado extra-ldgico de tal manera que
se puedan inferir negaciones.

Los significados que se exponen en el presente trabajo
son la Suposicidn del Munde Cerrado, la Completacidn de un
programa, la Circunscripcidn, la Suposicidn del Mundo Cerrado
Generalizada y 1la Negacidén por Fracaso. Se dan su
definicidn, resultados de consistencia ¥ las relaciones entre
ellos.

También se da a conocer la Negacidn por Inconsistencia
gue aumenta tipos de férmulas a los programas y asi se deduce
conocimiento negativo como consecuencia ldgica del programa,
utilizando sdélo la ldégica de primer orden.

La Negacidn por Fracaso es la regla que se utiliza en
PROLOG por medio de la resolucidn—-LSDNF, asi es que se explica
de una forma amplia, dando resultados de correctez y completez
y algunas seminticas para ella.
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MANEJO DE LA NEGACION EN PROGRAMACION LOGICA

I. INTRODUCCION.

La Programacidn Légica surge a partir de concebir a la
ldgica de predicados como lenguaje de programacidn. Durante
la evolucidn de la Programacidn Ldégica, Godel, Herbrand vy
Skolem aportaron procedimientos de prueba al cilculo de
predicados y seflalaron que éste tiene todo el poder expresivo
de un lenguaje. Mas tarde se mostrd que cualquier fdrmula
bien formada del cdlculo de predicados de primer orden puede
ser convertida en un conjunto de cliusulas. Sin embargo,
aungue &l cadlculo de predicados es un lenguaje formal en el
que se pueden expresar una gran variedad de enunciados, fue
diseflado como un formalismo matemdtico de razonamiento humano
mias gue como un lenguaje de cdmputo e una miaAgquina de
inferencia automatica. Robinsonl{1865] introdujo el principio
de resoclucidn, que es la Unica regla de inferencia requerida
para construir un sistema de inferencia correcto y completo
para el cdlculo de predicados de primer orden en forma de
cliusul as. En 1868, Green afirmé que tal procedimiento puede
ser visto como un sistema de pregunta-respuesta. En 1871,
Kowalski y Kuehner mejoraron mids el algeoritmo de resclucidn
original introduciendo la rescolucidn lineal con funcidn de
seleccidn (resolucidn-LS). Kowalski fue capaz de mostrar que

el subconjunto de las clausulas de Horn del cdlculoc de



predicados de primer orden puede ser implementado
eficienﬁemente por computadora. Mis tarde, el subconjunto de
las cldusulas de Horn del cdlculo de predicados junto con el
mecanismeo de resclucidn, se convirtidé propiamente en un
lengua je computacional vy, quizds de forma mids importante, en
un mecanismo de deduccidn automidtica. Este concepto es
entonces conocido como Programacidn Ldgica; un ejemplo de un
sistema de Programacidn Lidgica es PROLOG C(PROgramar en
LOGicad, disefado por el grupo de investigacidn de Colmerauer
en Marsella en 1972,

La diferencia fundamental entre la Programacidn Ldégica y
la programacidn convencional es que la primera reqguiere la
descripcidn de la estructura 1ldgica de los problemas y la
segunda que se indique cdmo trabaja la computadora para
resolverlos.

Hay dos interpretacliones basicas de Programacidn Ldgica:
la interpretacidn declarativa, que ve a la programacidn ldglica
como el cdlculo de predicados original, y la interpretacidn de
procedimiento, que ve a ésta como un lenguaje de programacidn.

En la interpretacidn declarativa se tiene gue los
probadores de teoremas por resolucidn son sistemas de
rafutaciéﬁ. esto es, la negacidn de una fdérmula a ser probada
se suma a los axiomas y se deriva una contradiceidn.

La interpretaciédn de procedimiente da wun cardcter
operacional a los programas ldgicos, consiste esencialmente en

ver a las metas como conjuntos de llamadas a procedimientos,



cada una de las cuales es procesada 11l amando a un
procedimiento apropiado. La concepcidén de una interpretacidn
de procedimiento fue guizds el avance mds importante en ldgica
computacional gue did credibilidad a la ldgica como un
lengua je de programacidn.

Posiblemente la wventaja mas significativa del uso de la
légica como lenguaje de programacion es gque 1 contenido
descriptivo de un programa ldgico no depende de ninguna
suposicidn acerca del mecanismo de ejecucidn; esto hace
posible desarrollar la ldgica del programa y los atributos de
funcionamiento en una forma mis separada que la gque puede
lograrse usando los lenguajes orientados a la magquina.

La resol ucidn-LSD Cresolucidén-LS para cliusulas
definidas) se aplica sdlo a cliusulas de Horn con exactamente
una meta, asi que usando resoclucidn-LSD nunca podemos deducir
informacidn negativa, de agqui la importancia del uso de la
negacion para agregar significadeo a los recursos del
programador .

Nuestro objetiveo al llevar a cabo esta investigacidn fue
el de analizar las distintas propuestas para atacar el
problema de la negacidn en Programacidn Légica.

En este trabajo primero se da una descripcidn de lo que
es Programacidn Ldgica, explicando el funcionamiento de la
resolucidn-LSD ¥y dando los resultados principales de correctez
y completez para este sistema.

Hay dos formas de obtener datos negativos, una es ampliar



nuestro mélodo deductivo a fdrmulas mas generalés que puedan
incluir negacidn, y otro es dar significados no-ldégicos o
extraldgicos a los programas suponiendo, por ejemplo, gue si 4
no se puede deducir entonces no 4 es vidlido en el sistema.
Nosotros expondremos los significados extraldgicos mas
conocidos gue se han dado como son la Suposicidn del Mundo
Cerrado, la Completacidn de un programa, la Circunscripcidn,
la Suposicidn del Mundo Cerrado Generalizada. Después
expondremos el funcionamiento de la Negacidn por Fracaso gue
se aplica a programas normales C(programas gque incluyen
negacidn) y presentaremos su relacidn con las seminticas
anteriores. Por dltimo mostraremos la Negacidn por
Inconsistencia que es totalmente compatible con la negacidn en
lédgica clédsica y se aplica a conjuntos de fdrmulas de tipo mas

general. @ @



II. PROGRAMACION LOGICA.

II.1 PRELIMINARES.

Como se describid antes, la Programacidn Légica significa
programar en el subconjunto de las cldusulas de Horn del
cdlculo de predicados de primer orden, usando el principio de
resolucidn. A continuacidn resumiremos las definiciones
con las que trabajaremos, basidndonos en la notacidn utilizada

por Lloyd[1987].

IT.1.1 TEORIAS DE PRIMER ORDEN.

La ldgica de primer orden tiene dos aspectos: sintiactico
vy semdntico. El aspecto sintdclico se ocupa de las fdrmulas
bien formadas admitidas por la gramitica de wun lenguaje
formal, asi como de la teoria de las pruebas. La semintica
se interesa en el significado asignado a las fdrmulas bien
formadas v a los simbolos que contienen.

Una teorfa de primer orden consiste de un alfabeto, un
lenguaje de primer orden, un conjunto de axiomas y un conjunto
de reglas de inferencia.

Un alfabeto consiste de siete clases de simbolos:

Cad constantes
Cb> simbolos funcionales
Cc) simbolos de predicados

Cdd> wvariables



(e) conectivos
(f2 cuantificadores
(g) simbolos de puntuacidn.

Las clases (d) a (g) son las mismas para cada alfabeto,
mientras gque las clases (a2 a (cd wvarian de alfabeto a
al fabeto. Para cualquier alfabeto, solo las clases (ad y (bd
pueden ser vacias. Los conectivos son =, A, v, 2 Yy &, los
cuantificadores son 3 y V, y los simbolos de puntuacidn son
R, MM 4 SR8 Para permitir fdrmulas sin paréntesis,
adoptaremos la siguiente jerarquia de precedencia, con la
precedencia mayor hasta arriba:

-, ¥, 3

>,
A continuacidn definiremos el lenguaje de primer orden
dado por un alfabeto.
Una expresidn es una sucesidn 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 funcidn n-aria vy t’.....th son
términos, entonces f(ti.....tnb es un término.
4. Una expresidn es un término solo si lo es con

base en 1, 2, 3.



Una jformula (bien formada) es definida inductivamente

como sigue:
: 1 Si p es un simbolo de predicado n-ario vy

ti,....tn son Lérminos, entonces pCti.....th)
es una fdérmula, llamada férmula atdmica o
dtomo.

2. S F y G son fdérmulas, entonces lo son (=FD,
CF A G, CF v G, CF » 6 y (F & GD.

3. 51 F es una férmula y X es una variable, entonces
CVYxF) v (3xF) son fdrmulas.

4. Una expresidn es una fdérmula solo si lo es con

base en 1, 2, 3.

Usualmente es conveniente escribir la fdrmula CF - G

como CG « FD.

El lenguaje de primer orden dado por un alfabeto consiste

del conjunto de todas las férmulas construidas utilizando los

simbolos del alfabeto.

El significado informal de los cuantificadores Y

conectivos es como sigue:

= es negacidn,

~ 5 conjuncidn Cyd,

v es disyuncidn inclusiva Cod,

»> es implicacidn,

+ es equivalencia,

3 es el cuantificador existencial, Fx significa gue hay

un individuo en el universo del discurso,



¥ es el cuantificador universal, V¥x significa para todo

individuo en el universo del discurso.

El alcance de V¥x (3Ax) en V¥xF (IxFD es F. Una ocurrencia
acolada de wuna variable en una férmula es una ocurrencia
inmediatamente después de un cuantificador o una ocurrencia en
el alcance de un cuantificador, que tiene la misma wvariable
inmediatamente después del cuantificador. Cualquier otra
ocurrencia de una variable es libre.

Una formulae cerrada es una f{dérmula gque no tiene
ocurrencias libres de ninguna variable.

i F es una férmula, entonces V(F) denota la cerradura
untversal de F, que es la férmula cerrada que se obtiene al
aumentar un cuantificador universal para cada wvariable con
ocurrencias libres en F. Anal ogamente, =2FD denota la
cerradura existencial de F, que se obtiene aumentando un
cuantificador existencial para cada variable con ocurrencias
libres en F.

Una literal ez un Atomo o la negacidn de un dtomo. Una
literal positiva es un Atomo. Una literal negativa es la
negacidn de un dtomo.

Una cldusula es una fdérmula de la forma

in...VXBCLiv...vLmD-
donde cada L_L es una literal vy X »--- X~ SOD todas las
varlables que ocurren en le. . .vL.m
Como las cléusulas son tan comunes en programacidén

ldgica, serd conveniente adoptar una notacidén clausal



especial. Denctaremos la cliausula
¥ ...V CAwv.. . vAVvB wv...vB D
1 8 1 k i n

donde A ,...,A ,B,...,B son Atomos y x,...,x son todas las
i k™ 1 n 1 s

variables que ocurren en estos Atomos, por

Bosrawel & B siiesB
1 k i n

Asi, en la notacidn clausal, se asume que todas las wvariables

estAn universalmente cuantificadas, las comas en el

antecedente Bx’ ...,B denotan conjuncidn y las comas en el
m

conscacuente AI,....Ak denotan disyuncidn. Estas convenciones

estidn justificadas porgue
Vx ... Y xCAwv...vA B v...vB D
1 s 4 k 1 n
ez ldgicamente equivalente a
Vo ...V (CA~v...vA €« Ba...ABD
1 s 4 k | n

Una cldusula de programa definido es una cliusula de la

forma Ae«B,...,B
i gl
gque contiene precisamente un Atomo en su consecuente. A es
llamado la cabeza Yy Bi.....B es llamado el cuerpo de 1la
n

clausula del programa.

Una cldusula unitaric es una cldusula de la forma

A &

es decir, una cliusula de programa definido con un cuerpo
vacio,

Un programa defintido es un conjunto finito de clausulas
de programa definido.

En un programa definido, el conjunto de todas las

cliusulas del programa con el mismo simbolo de predicado p en
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la cabeza se llama la dejfinicidn de p.

Una meta defintda es una cldusula de la forma

«B,....,B
4 n
esto es, una clausula que tiene un consecuente vacio. Cada
Bt Ci =1,...,n) se llama una submela de la meta.
s yi.. -2y son las wvariables de la meta < B;" . .Bn

entonces su notacidn clausal es una abreviatura para
Vyl. e Ver -\Biv. £ I "'IB“D

o, egquivalentemente,
Vyi. Wi Vyr-{ B:LA' T ABn)

0o, edquivalentemente,
-ny' i Byrc BiA. i ABh)

La cldusula wvacta, denctada n, seria la cldausula con
antecedente y consecuente vacios. Esta cldusula sera
entendida como el paso siguiente a una contradicecidn.

Una cldusula de Horn es una cliausula que es una cldusula

de programa definido o una meta definida.

I1.1.2 INTERPRETACIONES Y MODELOS.
Una pre-interpretocidén de un lenguaje de primer orden L
consiste de lo sigulente:
1. Un conjunto no vacio D, llamado el dominio de la
pre—interpretacidn.
2. Para cada constante en L, la asignacidén de un
elemento en D.

3. Para cada simbolo funcional n-ariec en L, la
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asignacidn de una funcidn de D" a D.

Una inierpretacidn I de un lenguaje de primer orden L
consiste de una pre-interpretacidn J de L, econ dominio D,
Junto con lo siguiente: para cada simboleo de predicado n-ario
en L, la asignacidén de una funcidén de D" en {verdadero,falso)
(o, equivalentemente, una relacidén sobre D™D. Decimos que I
esta basada sobre J.

Sea J una pre-interpretacidén de un lenguaje de primer
orden L. Una asignacidn de wvariables (con respecio ao JD es
una asignacidn para cada variable en L, de un elemento en el
dominio de J.

Sea J una pre-interpretacidn de un lenguaje de primer
orden L, con dominico D, ¥y sea V una asignacidn de wvariables.
La asignacidn de términos C(con respecto a J y VO de los
terminos en L se define como sigue:

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

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

i

3. Si tl’ —_— .t,; son las asignaciones de términos de
ti,. G ,t“ y £’ la asignacidn del simbolo funcional
n—arieo 5 con respecto a % o entonces
f'Ct;,. 5% ,t;) €D es la asignacidén de términos de
f‘CLl.. ’ .tnD.

Sea J una pre-interpretacidn de un lenguaje de primer
orden L, V una asignacidn de varlables con respecto a J, y A

un aAtomo, supdngase que A es pCti.....tn) Y d‘.....dh en el
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dominio de J son las asignaciones de términos de ti.....th con
respecto a J vy V entonces Amvz pCdf...,dn) es la J-instancia
de A con respecto a V.

Sea I una interpretacidn de un lenguaje de primer orden
L. con dominio D, ¥y sea V una asignacidn de variables.

Entonces a wuna fdrmula en L se le puede dar un valor de

verdad, verdadero o falso, (con respecic a I vy V) como sigue:

1. =i la fdrmula es un Adtomo pCtg""'tnD entonces el
valor de verdad se obtiene calcﬁlando el valor de
p‘Ct;.....t;). donde p’ es la funcidn asignada a p por I ¥
t;,..,,t;' son las asignaciones de término de t,l.....t,ﬁ con

respecto a I y V.

2. 8i la férmula tiene la forma =F, F A~ G, F ~ G, F » G,
o F & G, entonces el valor de verdad de la fdrmula estad dado
por la siguiente tabla, en donde verdadero se representa por V

y falso por F:

F G —F F aAG Fv o F » G F &6
v v F v v v v
v F F F v F F
F v v F Vv v F
F F v F F v v

3. &8 la fédrmula tiene la forma IxF, entonces el valor de
verdad de la fdérmula es verdadero i hay d € D tal gque F tiene
valor de verdad verdadero con respecto a 1 y Vixsdd, donde
Vix /dd es V excepto gque se asigna d a x; de lo contrario, su
valor de verdad es falso.

4. Si la fSrmula tiene la forma V«F, entonces el valor de

verdad de la férmula es verdadero si, para teda d € D, tenemos
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que F tiene el valor de verdad verdadero con respecto a I y
Vix/d); de lo contrarieo, su valor de verdad es falso.

Claramente el wvalor de verdad de una fdrmula cerrada no
depende de la asignacidén de variables, entonces podemos hablar
del valor de verdad de una fdrmula cerrada con respecto a
una intepretacidn. Si el wvalor de verdad de una fdérmula
cerrada con respecto a una interpretacidn es verdadero
(falsod, decimos que la fdrmula es verdadera (falsad con
respecto a la interpretacidn.

Sea I una interpretacidn de un lenguaje de primer orden L
y sea F una fdrmula cerrada de L, entonces I es un modelo de F
=i F es verdadero con respecto a I.

Los axiomas de wuna teoria de primer orden son  un
subconjunto fijo de fdérmulas cerradas en el lenguaje de la
teoria. Por ejemplo, las teorias de primer orden en las que
estamos mids interesados tienen cliusulas de programa como
axiomas.

Sea T una teoria de primer orden y sea L el lenguaje de
52 Un modelo de T es una interpretacidn para L gue es un
modelo para cada axioma de T. Si T tiene un modelo, decimos
que T es consistente,

Sea S un conjunto de férmulas cerradas de un lenguaje de
primer orden L y sea I una interpretacidn de L, decimos que 1 §
ez un modelo de S =i I es un modelo de cada fdrmula de S.

Sea S un conjunte de fdédrmulas cerradas y F una fdrmula

cerrada de un lenguaje de primer orden L, decimos que F es una
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consecuencia ldgica de S si, para cada interpretacidn I de L,
si I es modelo de S entonces I es un modelo de F.

Teorema 1. Sea S un conjunto de fdédrmulas cerradas y F una
férmula de un lenguaje de primer orden L, entonces F es una
consecuencia ldégica de S si y solo si 5 U {-F> no tiene
mode] o,

Aplicando estas definiciones a programas, vemos gque
cuando damos una meta G al sistema, con el programa P cargado,
gquer emos que el sistema nos muestre que cada
interpretacidn de P U {G} no es un modelo. 'Pero esto parece
un problema gigantesco, sin embargo, veremos gque hay una clase
de interpretaciones 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 wuniverso de
Herbrand UL de L es el conjunto de todos los términos sin
variables, gue pueden ser formados utilizando las constantes y
simbolos funcionales que aparecen en L. (En el caso de que L
no tenga constantes, aumentamos una constante, digamos c, para
formar los términos =in variables.D

Sea L un lenguaje de primer orden. La base de HMHerbrand
BL de L es el conjunto de todos los Atomos =sin variables que
se pueden formar utilizando simbolos de predicades de L con
términos sin  wvariables del universo de Herbrand como
argumentos.

Sea L un lenguaje de primer orden. La
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pre—interpretacidn de MHerbrand de L es la pre-interpretacidn
dada por lo siguiente:

1. El dominio de la pre-interpretacidn es el universo de

Herbrand UL.
2. Las constantes en L son asignadas a si mismas en UL.
3. Si f en un simbolo funcional n-arioc en L, entonces la
funcidén de CUL)“ en U definida por
“’1" s ,t.n) -3 fCt.l.. 5 ,t“D
es asignada a f.

Una interpretacidn de Herbrand de L es cualquier
interpretacidn basada en la pre-intepretacién de Herbrand de
L

Como para las interpretaciones de Herbrand, las
asignaciones de constantes y simbeolos funciocnales son fi jas,
es posible identificar una interpretacidén de Herbrand con un
subconjunto de la base de Herbrand, gue seria el conjunto de
todos los Atomos sin variables que son verdaderos con respecto
a la interpretacidn.

Sea L un lenguaje de primer orden y & un conjunto de
férmulas cerradas de L. Un modeloc de Herbrand de S es una
interpretacidn de Herbrand de L que es modelo de S.

Por lo general seri conveniente referirse, abusando del
lenguaje, a una interpretaciédn de un conjunto § de fdérmulas,
en lugar de uma interpretacidn del lenguaje de primer orden en
el que las fdrmulas estan expresadas. Normal mente, asumimos

que este lenguaje de primer orden estid definide por las
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constantes, simbolos funcionales y simbolos de predicados que
aparecen en S, Con base en esto, nos referiremos al universo
de Herbrand Us y a la base de Herbrand Bs de &S, ademas
identificaremos a las interpretaciones de Herbrand de £ con
los subconjuntos de Bs'

Teorema 2. Sea £ un conjunto de cliusulas ¥y supongamos
gue & tiene un modelo, entonces S tiene un modelo de Herbrand.

Teorema 3. Sea S un conjunto de cliusulas, entonces S no
tiene modelo si y solo si no tiene modelo de Herbrand.

Si £ es un conjunto de fdérmulas cerradas arbitrario, no
es generalmente posible mostrar gue £ no tiene modelo
restringiéndonos a los modelos de Herbrand.

Ejemplo 1. Sea S = {p(@d, x=-plxD2. Ndotese que la
segunda fdrmula en £ nc es una cldusula. S tiene modelo, por
ejemplo consideremos D = {0,1), asignande 0 a @, y a p la
funcidn gque manda O a verdadero y 1 a falso. Claramente esto
da un modelo de S, sin embargo, S no tiene mcdeio de Herbrand
yva que las tnicas interpretaciones de Herbrand de S son O y

{pCal) gue no son modelos de S.

IT.1.3 UNIFICACION.

El propdsito principal de un sistema de programacidn
ldgica es calcular las respuestas, estas respuestas se
calculan por unificacidn con base en resolucidn.

Una substitucidn ©® es un conjunto finito de la forma

{vi/t,i.....vn/t.n}. donde cada v.\ es una variable, cada t'i. es
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un término distinto de Y, ¥ las wvariables Vyreesa Vo sSOD
distintas. © es una substitucidn bdsica si los t'i.' son
términos sin wvariables. © es una substitucidn de puras

vartables si los t’t son variables.

Una expresidn es un términoe, una literal o una conjuncidén
o disyuncidn de literales. Una expresion simple es un
término o un adtomo.

Sea © = {v‘/t,‘.. . .vn/t,n) una substitucidn y E una
expresidn, entonces Ee, la instancia de E por €, es 1la
expresidn obtenida a partir de E al reemplazar cada ocurrencia
de la variable v, en E por el término t'i. Ci = A,.00Md. st
Ee no tiene variables, entonces E& es una instancia sin
vartables de E.

Si &= {E‘... : .En} es un conjunto finito de expresiones y
& es una substitucidn, entonces Se denota al conjunto
{Ee,...,E &>,

'l n
Sean & ={us/s ,...,8 75 2 b2 g={vt ..., v L2
i i m m | i 11] n
substituciones, entonces la composicidn &0 de @ y o es la
substitucidn obtenida del conjunto
U A8 sy WIS Ty VA jiiuwe VAL D
14 m  m g 4 n on
borrandoc cualquier elemento ut/s,‘a para el cual u, = sta. y

cualquier elemento vj/t'.i para el cual v, & {u‘.. .~ e

§
Ejemplo 2. Sea & = {xx/f(yd, y/z) y o = {x/a, ysb, z/y),

entonces &0 = {3 fCh), z-/y).
La substitucidén dada por el conjunto vacio se llama la

substitucion tdentidad, que denctaremos por @. Nétese que
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E® = E, para todas las expresiones E.

A continuacidn tenemos las propiedades de las
sub=tituciones.

Teorema 4. Sean ©, o y )y substituciones, sntonces:

1. o = @0 = o.
2. (Eedo = ECeod, para toda expresidn E.
3. Ceody = elopy).

Ejemplo 3. Sea 6 = {x/f(yd, yr/z) y o= {xa, =z-D>,
entonces o = {x/fCyd, vy/b, zZ/b>. Sea E = plx,y.glz)d,
entonces Ee = p(f(yd,z,g(zd)) y C(Eedo pCfCy).b,gl(bd)) = El(eo).

Sean E ¥y F expresiones, se dice que E y F son variantes
si hay substituciones © y ¢ tales que E = Fe y F = Eo, tambiéen
se dice gque E es una variante de F o F es una variante de E.

Ejemplo 4. pCfCx,y2,gCzd,ad es una  variante de
plfCy.xD,glud,ad, sin embargo plx,> no es una variante de
plx. yJ.

Sea E una expresidn y V el conjunto de variables que

ocurren en E, una substitucidn de renombre de E es una

substitucidn de puras variables {x‘/y‘. isey .xn/yn} tal que
{x’. & 2 .xn} €V, las Y. son distintas Y
CV\{x‘.....xn}D ) {y‘,....yn} = @.

Teorema B. Sean E y F expresiones que son variantes,
entonces existen substituciones © y o tales que E = Fe ¥
F = Eo, donde © es una substitucidén de renombre de F y o es
una substitucidn de renombre de E.

Estamos particularmente interesados en substituciones que
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unifiguen un conjunto de expresiones, esto es, gue hagan todas
las expresiones de un conjunto sintActicamente iguales. El
concepto de unificacidn fue definido por Herbrand en 1930, ¥
fue incorporado por RobinsonllS85] en su principio de
resolucidn.

Sea S un conjunto finito de expresiones simples, una
substitucidn © es llamada un untficader de S si Se tiene un
el emento. Un unificador © de S es llamado un unijficador mds
general Cumg) de S =i, para cada unificador o de S, existe una
substitucidn » tal que o = ey.

Ejemplo 5.

{pCf{x>,ad, pCy,fCwd)D> no es unificable, porque los
segundos argumentos no se pueden unificar.
LpliCsd =2, pCy,ad> es unificable, ya que

o = {ysfCad, xsa, z-a)> es un unificador, un unificador

mas general es @ = {y/f(x>, z-/a>, ndétese que o = &ixa’>.

Se sigue de la definicidn de un umg que si & y o son
umg’s de {E{""En}' entonces E;e es una variante de E;:. 2’
entonces Efr puede ser obtenido a partir de Eue renombrando
variables.

Sea S un conjunto finito de expresiones simples, el
conjuntec discorde de S se define como sigue: localizar la
posicidn del simbolo mias a la izquierda en el gque no todas las
expresiones en S tienen el mismo simbolo y extraer de cada
expresidn en S la subexpresidn que empieza en esa posicion; el

conjunto de dichas expresiones es el conjunto discorde.



Ejemplo 8. Sea
S = {plfCxO,hlyd,ad, plfxd,z,ad, plflxD,hCyd,.bd>,
entonces el conjunto discorde es {(h(yd, z>.
Algoritmo de untijyficacidn:
Sea 5 un conjunto finito de expresiones simples.
i. Poner k =0ycr° = @9,
2. 51 Sc.rk tiene un elemento, entonces parar; o, S un umg
de S; de otro modo, encontrar el conjunto discorde Dl: de Sa'k.
3. & existen v y t en Dk tales que v es una variable que
no ocurre en t (verificaclidn de ocurrencial, entonces poner
_ crk{v/t}. incrementar k e ir a 8; de otro modo, parar, S
no es unificable.
‘Ejemplo 7.
Sea S = {plfCad,glxDD, pCy,yd>.
1. a. = o.
2; Do = {fCad, y>, e = {ysfCadd,
Sa" = {pCfCad,gl3d), plfCad,fCaddl.
3. D‘ = {glx), fCady, entonces S no es unificable.
Sea & = {plx,x>, ply,.fCydd).
1. a. = 2.
2, Du = {x,¥>, o, = {eyd, Sa'! = {ply,y2,pCy,.fCydd).
3. l::t1 = {y,fCyd); como y ocurre en fCyd, S no es
unificable.
Sea S = {pCa,x,hCglCzd2), pCz,hCyD,hCydD2.

i. o = 0.
)

. Do = {a,z}, cr‘ = {2/a),
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Sb; = {pCa,x,hCgCadd), pCa,hCyd,hCydD>.
3, Eu = <, hCyd>, - {zra, xhiyd>,
SUE = {pCa.hCyd ., h(gCad2),pla . h(yd  hCydD>.
4. D2 = {glad,y>, g, = {zra, »xhlCgCad>, y~rgCad),
Soé = Apla,hlgCad) , hCgCaddd?, entonces S es
unificable ¥ o, @S un umg.

Teorema B C(Tecorema de unificacidnd. Sea S un conjunto
finito de expresiones simples. Sl S es unificable, entonces
el algoritmo de unificacidén termina y da un umg de S. 8 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 unificacidén anterior, pero sin la verificacidn
de occurrencia gue es muy costoso; desde un punto de wvista
tedrico, esto ez un desastire porque destruye la correctez de

la resolucidén-LSD.

IT.1.4 PUNTOS FIJOS.

Cada programa definido estid asociado con un mapeo
monotdnico que juega un papel muy importante en la teoria.
Esta seccidn introduce les conceptos requeridos y los
resultados concernientes a los mapecs monotdnicos y sus puntos
fijos.

Sea S un conjunto, una relaecicon R sobre S es un
subconjunto de SxS.

Usualmente usaremos notacidn infi ja escribiendo (x,y) € R



como xRy,

Una relacidn R sobre un conjunto S es un orden parcial si
las siguientes condiciones se satisfacen:

1. xRx, para toda x € S.

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

3. xRy v yRz implica xRz, para toda x, y, z € S.

Ejemplo 8. Sea S un conjunto y P(S) el conjunto de todos
los subconjuntos de S, entonces la inclusidn de conjuntos, <,
es un orden parcial scobre P(S).

Adoptaremos la notacidn estidndar y usaremos = para
denotar un orden parcial.

Sea S un conjunto con un orden parcial =, entonces a € S
es una cola superior de un subconjunto X de S si x £ a, para
toda x € X. Similarmente, b € S es una cota inferior de X si
b £ %, para toda x e X.

Sea & un conjunto con un orden parcial =, entonces a € =
es la minima cota superior o supremo de un subconjunto X de =
=i a es una cota superior de X y, para todas las cotas
superiores a’' de X, tenemos a = a’. Similarmente, b € S es
la mdxima cota inferiteor 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 uUnico, si existe, y se denota por
supCXD. Similarmente, el infimo de X es Unico, si existe, ¥
se denota por infCXD.

Un conjunte parcialmente ordenado L es una red completa

BIBLIOTECA
CICESE



=i supCX) e inf(X) existe para todo subconjunto X de L.

Denotaremos a supCl), el elemenic tope, con T, ¥y a
infCld, el elemento base de la red completa L, con 4.

Ejemplo 9. En el ejemplo anterior, P(S) bajo £ es una
red completa, de hecho, el supremo de una coleccidn ds
subconjuntos de S es su unidn y el infimo es su interseccidn.
El elemento tope es & y el elemento base es @.

Sea L una red completa y T:L -» L un mapeo, T es mondtonc
si X £ y implica TCxD £ TCyD.

Sea L una red completa y X € L, X es dirigidoc 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 continuc

si TCsuplCXd)> = suplTC(XDD, para cada subconjunto dirigido X de

L.

Nuestro intereés en estas definiciones se debe a que para
ur programa definido Py la coleccidn de todas las
interpretaciones de Herbrand, tomando 1la contencidén comc

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 € L es el
menor punto fijo de T si a es un punto fijo (esto es,
TCad = a) y para todos los puntos fijos b de T, tenemos a < b.
El maver punto fijo se define de manera similar.

El teorema a continuacidn se debe a Tarskil1855].

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

entonces T tiene un minimo punto fijo, mpfCTd, ¥y un miximo



punto fijo, MPF(T), ademis:

mpiCTD

x>

inf x| TCO infix|TGO < %0 vy

MPFCTY = sup<x|TCx) = x>

supix{x £ T,
Sea L una red completa y‘ T:L - L mondtona, entonces

definimos:

TTO = 4

TTa = TCTTCa-12D, si o es un ordinal sucesor
Tla = sup{TTR|RF < &¥, si a es un ordinal limite
TLO = 71

Tla = TCTICa-13D, si a es un ordinal sucesor
Tda = inf{TIB|RF < ¥, 8i a es un ordinal limite

Teorema 8. Sea L una red completa y T:L -+ L mondtona,
entonces, para cualquier ordinal - TTa £ mpfCD Y
Tdo =2 MPFCT); ademds existen ordinales ﬁl v ﬁg tales gque
7, = ﬁi implica 'I‘Tr1 = mpfCTD y ¥ > ﬁ; implica T¢r2 = MPF(TD.

El menor o tal que TTa = mpfC(T) se llama el ordinal
cerradura de T, el sigulente 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 = sup{TTala < w.

El tecrema andlogo para MPF(T) no es verdadero, el

ejemplo 11 en la siguiente seccidn es un contraejemplo.

I1.2 PROGRAMAS DEFINIDOS.

En esta parte describiremos la semdntica declarativa y la



semantica de procedimiento de los programas definidos.

IT.2.1 SEMANTICA DECLARATIVA.
La teoria de los programas definidos es mds simple que la

teoria de las clases de programas gue permiten literales
negativas en los cuerpos de las metas, debide a que los
programas definidos no permiten negaciones y nos podemos
evitar las dificultades tedricas y practicas del manejo de
submetas negadas.

Teorema 10 (La propiedad de la interseccidn de modelos).

Sea P un programa definido y {M9}EI un conjunto no vacio
de modelos de Herbrand de P, entonces rke}% es un modelo de
Herbrand de P.

Como cada programa definido P tiene a BP como modelo de
Herbrand, el conjunto de todos los modelos de Herbrand de P es
no vacio, entonces la interseccidn de todos los modelos de
Herbrand de P existe y ademds es a su wvez un modelo de
Herbrand de P llamado el modelo minimo de MNerbrand de P
denctaremos este modelo por Mr' Esto no necesariamente se
cumple si P no es programa definido.

Teorema 11. Sea P un programa definido, entonces

MF = {A e BplA es una consecuencia ldgica de FX>.

Sea P un programa definido, entonces FIBPD. que es el

conjunto de todas las interpretaciones de Herbrand de P, es

una red completa bajo el orden parcial de la inclusidén de

conjuntos &£. El elemento tope o supremo de esta red es B’ Yy



el elemento base o infime es @. El supremoc -de cualquier
conjunto de interpretaciones de Herbrand es la interpretacidn
de Herbrand que es la unidn de todas las interpretaciones de
Herbrand en el conjunto, El {nfimo es la interseccidn.

Sea P un programa definido, el mapeo T,: J’CB') - KB:-) se

define como sigue: sea I una interpretacién de Herbrand,
entonces TrCID = {A & Br‘tA - A:" o .An es una Instancia sin
variables de una cliusula en P y {A‘.. o .An} < I>.

T' ez mondtona, Yy da la liga entre la semintica
declarativa y la de procedimiento de P.

Ejemplo 10. Sea P:

pCfCx) e pCxD
gtad « plxd
Sean I’ 1 Bp. Iz = TPCI’). I’ = O, entonces
TrCIs) = {qCad) U {pCfCtII |t e Up).

TrCIzj = {qfad) v {(pCfCfCLdID |t e Ur}' b 4 TPCIn) = 0.

Teorema 12. Sea P un programa definido, entonces el mapeoc -
‘I" 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 wuna
interpretacidn de Herbrand de P, entonces I es un modelo de P
sl y solo si TI_CIJ 1.

El siguiente tecrema da una caracterizacidn del modelo

minimo de Herbrand de un programa definido, utilizando puntos

fijos, y se debe a2 Kleene.



Teorema 14 (La caracterizacidn del modelo minimo de
Herbrand con puntos fi jos). Sea P un programa definido,
entonces M = mpfCT)D = T}Tw = nlszTrTn.

Sin embargo., puede pasar que MPFCT;) » T;¢m = n?pr&n

Ejemplo 11. Sea P

pCfCx)) & pCxd
gCad « pix,
entonces T;¢w = {qCad>, pero MPFCTP) = @ = I;&Cw + 1),

Ahora veremos la definicidn de una respuesta correcta,
este concepto es central en programacidn ldgilca.

Sea P un programa definido y G una meta definida, una
respuesta para P U {G) es una substitucidn de variables de G.

Sea P un programa definido, ¢ wuna meta definida
€ An""'Ak Y © una respuesta para P U {G), entonces © es una
respuesta correcta para P U {& si VCCA‘A...AAk)e) es una
consecuencia ldédglica de P.

La definicidn anterior de respuesta correcta nos da una
descripcidn de la salida deseada a partir de un programa

definido y una meta, un sistema de programacién ldégica puede

contestar con substituciones © con la respuesta no*.
Decimos que la respuesta “no” es correcta si P U {G> tiene
modelo.

Quisiéramos que una respuesta & fuera correcta si y solo
si vtCA{M..IJ&JeD es verdadero con respecto al modele minimo

del programa, sin embarge weste resultado general no es

verdadero.
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Ejemplo 12. Sea P
pCad) «,
sea G la meta « p(x) ¥ © la substitucidn identidad, entonces
Mp = {pla2> ¥y entonces ¥xpl:xde es wverdadero en Mp. sin
embargo, © no es una respuesta correcta porque Yxp(:0e© no es
una consecuencla ldgica de P.

Teorema 185. Sea P un programa definido y G una meta
definida < Af""Ak' supongamos gue € es una respuesta para
P u {G> tal gue CAfﬁ...AAk)e no tiene variables, entonces las
siguientes afirmaciones son equivalentes:

1. © es correcto.

2. CA{M..AAkJe es verdadero con respecto a cada modelo

de Herbrand de P.

3 (AIA...AAk)e e= verdadero con respecto al modelo

minimo de Herbrand de P.

II.2. 2 CORRECTEZ DE LA RESOLUCION-LSD.

En esta seccidn se introduce la semantica de
procedimiento de los programas definidos.

Hay muchos procedimientos de refutacidn basados en la
regla de inferencia de resclucidn, que son refinamientos del
procedimiento original de Robinsonll1985], el procedimiento de
refutacidn que veremos fue descrito primero por Kowalski y fue
llamado resolucidn-LSD que guiere decir resolucidn lineal con
funcidn de seleccidn para cliausulas definidas.

Sea G la meta 4 A!.....Am,....A

e y C la



cliausula de programa A & B’.. . .Bq. entonces G' es el
resolvente de G y C usando un umg &, si se dan las siguientes
condiciones:

1. Am es un Atomo, llamado el &tomo seleccionado, en G.

£. © es un umgdeAmyA.

3. G es la meta ¢ CA:" ;o 'Am—n'Bs" . ’Bq'Amu" . .%)e.

Sea P un programa definido y G una meta definida, una
derivacidn~LSD para P U {G> consiste de una sucesidn (finita o
infinitad Go = G, C—:-!.... de metas, una sucesidn C‘. Cz.... de
variantes de cldusulas de programa de P y una sucesidn
91' ez.. .. de umg's tales gue cada G“‘ es resoclvente a partir
de Gi Y (2:_Hi usando eiﬂ'

Cada (:,L es una varlante de una cléusula de programa de

tal manera que «C.'.',t no tenga variables gue ya hayan aparecido en

la derivacidén hasta Gi-:' Cada wvariante de cliusula de
pPrograma Ci. Cz.... se llama una cldusula de eéentrada de la
derivacidn.

Una refutacidn—LSD para P U {G) es una derivacidn-LSD
finita para P U {G> que tiene a la cldusula vacia o como 1la
gltima meta en la derivacidn. Si G“ = 0, la refutacidn tiene
longil tud n.

Las derivaciones-LSD pueden ser finitas o infinitas.
Una derivacién-LSD finita puede tener éxito o fracasar. Una
derivacion-LSD tiene éxito si termina en la clausula vacia, en
otras palabras, una derivacidén tiene éxito si es una

refutacldn. Una derivacidén-LSD fracasa si termina en una



meta no vacia con la propledad de que el Atomo seleccionado en
esta meta no unifica con la cabeza de ninguna cliusula de
programa. Mis adelante se veran ejemplos de derivaciones con
éxito, con fracasoc e infinitas.

Sea P un programa definido, el conjunto éxito de P es el
conjunto de todas las A € Br tales que P U {« A> tiene una
refutaci dn~-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)y es la substitucidn obtenida
al restringir la composicidn 9‘...9n a las variables de G,
donde 91""'en es la sucesidn de los umg's usados en una
refutacidn-LSD para P U {(G).

Tecrema 16 (Correctez de la resolucidn-LSD).

Sea P unm programa definidec y € una meta definida,
enfonces cada respuesta computada para P U {G) es una
respuesta correcta para P U {G).

Corolario 1. Sea P un programa definide y G una meta
definida, supongamos que existe una refutacidn-LSD para
P U (3>, entonces P U {(G> no tiene modelo.

Corolario 2. El conjunto éxito de un programa definido
esti contenido en su modelo minimo de Herbrand.

Podemos mostrar gue si A e B' y P U {e AY tiene una

refutacién-LSD de longitud n, entonces A & T"l‘n. este



resultado se debe a Apt y van Emden{1982).
Si- A es un dtomo, [A]l = {A’'e B’IA’= Ae, para alguna
substitucidn e>.

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

definida & A‘. ‘s .Ak. supongamos que P U {6} tiene una

refutacidn-LED de longitud n y O e ,en es la sucesidn de

umg’ s de la refutacién-LSD, entonces tenemos que
%

Uj=1[Aje‘. 3 .en] b= Tr‘f‘n.
Ahora veremos el problema de Jla verificacidn de
occurrencia, 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; aungue esto es cierto, su omisidén puede causar -
serias dificultades.
Ejemplo 13. Considérese el programa
m & pla, 3D
pCx, £Cx0D,
dada la meta e m, un sistema PROLOG sin la verificacidn de
ocurrencia contestard “si"” (es decir, # es una respuesta
comput.adad. Esta respuesta es incorrecta porque m no es una
consecuencia léglca del programa, el problema surge porgue,
=in la verificacidn de ocurrencia, el algoritmo de unificacidn
del sistema PROLOEG wuwnificard errdneamente a plx, b4
PCY.£CyDD.,
Asi wvemos que la ausencia de la verificacidn de

ocurrencia ha destruido uno de les principios en que se basa

la programacidn ldégica: la correctez de la resoluclidén-LSD.
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Ejemplo 14. Considérese el programa
m & pCs,
pCx, (D) « plx,2D,

esta vez un sistema PROLOG sin la verificaclidn de ocurrencia

...5e irda a un loop infinite en el algoritmo de unificacidn

porgue intentarad uvtilizar una sustitucidn “ecircular® hecha en

el segundo paso del cdmputo.

IT.2.3 COMPLETEZ DE LA RESOLUCION-LSD.

El slguiente resultado de completez se debe a Apt y wvan
Emdenl[i982].

Teorema 18. El conjunto éxito de un programa definido es
igual a su modelo minimo de Herbrand.

El resultade gue estd a continuacidén fue probado primero
por Hill en 1874,

Teorema 19. Ssa P un programa definido y G una meta
definida, supdngase que P U €G> no tiene modelo, entonces
existe una refutacion-LED para P U {G>.

Ahora analizaremos las respuestas correctas, para ver gue
cada respuesta correcta es una instancia de una respuesta
computada.

Teorema 20. Sea P un programa definide y A un &atomo,
supdngase gue Y(A) es una consecuencia ldgica de P, entonces
existe una refutacidn-LSD para P U {« AY con la substitucidn
identidad como la respuesta computada.

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

Teorema 21 C(Completez de la Resolucidn-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
P U {G> y una substitucidn ¥y tal que © = oy.

Asi, para cada respuesta correcta @ para P U {& hay una

respuesta computada ¢ para P U {G), mds general o igual que &.

IT.2. 4 INDEPENDENCIA DE LA REGLA DE COMPUTO.

Una reglo de cdmputo es una funcidn de seleccidn que va
del conjunto de metas definidas al conjunto de 4dtomos, tal
que, el valor de la funcidn para una meta es un dtomo en esa
meta, gue se llama el atomo seleccionado.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una
regla de cdmputo, una derivacidn—-LSD para P U {G> via R es una
derivacidn~LSD para P U {G> en la que se utiliza la regla de
cdmputo R para seleccionar Atomos.

Es importante notar gque usar una regla de cdmputo para
seleccionar dtomos en una derivacidn—-LSD es una restriccidn,
ya que si la misma meta ocurre en diferentes lugares entonces
la regla de cédmputo siempre selecciocnarid el mismo Atomo de esa
meta; por loe tanto, hay derivaciones-LSD gque no son
derivaciones-LSD via E, para ninguna regla de cdémputo R.

Ssa P un programa definido, G una meta definida y R una
regla de cdmputo, una refutacidn-LSD para P U {G)> via R es una

refutacidn-LSD para P U {(G)> en la que se utiliza la regla de



computoc R para seleccionar atomos.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una
regla de cdmputo,  una respuesta computado—R para P U {(Gr es
una respuesta computada para P U {G> que proviene de una
refutacidn-LSD para P U {G> wvia R.

Teorema 22 (Independencia de la Regla de Cémputod). Sea P
un programa definido y G una meta definida, supongamos que hay
una refutacidn-LSD para P U {G> con respuesta computada o,
enlonces, para cada regla de cdmpute R, existe una
refutacidn-LED para P U {G)> via R con respuesta computada-R o°
tal gue Go' es una variante de Go.

Sea P un programa definido y R una regla de cdédmputo, el
conjunio éxito—R de P es el conjunto de todas las A € Br tales
que P U {¢ A tiene una refutacidén-LSD via R.

Teorema 23. Sea P un programa definido y R una regla de
computo, entonces el conjunto édto-R de P es igual a su
modelo minimo de Herbrand.

Teorema 24. Sea P un programa definido, & una meta
definida y R una regla de cdmputo, supdngase que P U {G no
tiene modelo, entonces existe una refutacidn-LSD para P U {G>
via R.

Teorema 25 (Completez Fuerte de Resolucidn—-LSD). Sea P un
programa definido, G una meta definida y R una regla de
computo, entonces para cada respuesta correcta & para P U {G),
existe una respuesta computada-R o para P U {G y una

substitucidn » tal que © = oy.
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I1.2.5 PROCEDIMIENTOS DE REFUTACION-LED.

Aqui consideraremos las estrategias que puede adoptar un
sistema de programacidn ldglica en su btsqueda de wuna
refutacidén.

Sea P un programa definido y G una meta definida, un
drbol—-LsSD para P U {&> es un drbol gue satisface lo siguiente:

1. Cada nodo del drbol es una meta definida C(posiblemente
la vaciad.

2. El nodo raiz es G.

3. Sea « Af""Am"""Ak Ck 2 12 un nodo en el Arbol vy
supdngase gque Am es el Atomo selecclonado, entonces
para cada cldusula de entrada A « Bl.....Bq tal gue
Am y A son unificables con un umg @, el nodo tiene
un hijo e-CAi.....Am_1.B’.....Bq.Am+i.....Akje.

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

Cada rama del &arbol-LSD es una derivacidn para P U {G>,
las ramas que corresponden a derivaciones con éxito se llaman
ramos éxito, las ramas que corresponden a derivaciones
infinitas se llaman ramncs infinitas y las ramas gue
corresponden a derivaciones con fracaso se llaman raomos
fracaso.

Sea P un programa definido, G una meta definida y R una
regla de cdmputo, el drbol-LSDH para P U {(G) wvia R es el

Arbol -LSD para P U {G) en el gque los Atomos seleccionados son

aguellos seleccicnados por R.



Ejemplo 15. Considérese el programa
1. pla,z2 & glx,y),pCy. 20
2. plx,20 ¢
3. gla.,b) <«

A continuacidn mostramos dos arboles-LSD para este
programa y la meta < pUx,bd. En la primera figura se utiliza
la regla de cdmputo de PROLOG estidndar (selecciona el Atomo de
mis a la izquierdad, en la segunda figura la regla de cdmputo -
utilizada es la que siempre selecciona el adtomo de mids a la
derecha. Las cldusulas del programa utilizadas estéan
indicadas con wun ndmero, los dtomos seleccionados estan
subrayados y se muestran las ramas éxito, fracaso e infinitas.
Nétese que el primer aArbol es finito, mientras que el segundo
es infinito, cada arbol tiene dos ramas éxito correspondientes

a las respuestas {x7a)> y {xb.

« pCx, b
i - N2
« glx, yd.pCy,bd (]
3 | {x/b>

« pCb,b) éxito
1 7 N2

¢« gCb,uw ,pCu,bd o
{x”a)

fracaso s o

Figura 4. Arbol-LED finite.
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« glx,y),pCy.b) o
i1 7 N 2 {xxD>
e« glx, y),qCy,.uw ,pCu,b) « glx,b éxd to
1 ~ N2 N3
e gqlsx,y),qCy,w,qCu,v),pCv,bd ¢« qlx,y2.gly,bd u]
PN 5 e
h i ¢« gix,a)
infinito TRACaan
Figurao 2. Arbeol-LED infinito.

Este ejemplo muestra que la elecéién de la regla de
cédmputo tiene una gran influencia en el tamafio y la estructura
de los arboles-LSD correspondientes, sin embargo, sin importar -
gqué¢ regla de cémputo se elija, =i P U {G> no tiene modelo.
entonces el Arbol-LSD correspondiente tiene al menos una rama
éxito.

Teorema 26. Sea P un programa definido, G una meta
definida y R una regla de cédmputo, supdngase gque P U (G no
tiene modelo, entonces &)l 4rbol-LED para P U {G)> via R tiene
al menos una rama éxito.

Teorema 27. Sea P un programa definido, © una meta:
definida y R una regla de cdmputo, entonces cada respuesta .
correcta © para P U {G)> esti desplegada en el Arbol -LSD para .
P UG via E.

Desplegada significa que, dado @, hay una rama éxito tal
que © es una instancia de la respuesta computada para la

refutacidn correspondiente a esa rama.



Mientras que dos &arboles-LSD pueden tener muy diferente
tamafio y estructura, son esencialmente los mismos con respecto
a las ramas éxito.

Teorema 28. Sea P un programa definido y G una meta
definida entonces todos los aArboles-LSD para P U {G> tienen un
nimero infinito de ramas éxito, o©, tienen el mismo nuimero
finito de ramas é&xito.

Una regla de bisgueda es una estrategia para examinar
drboles-LSD y asi{i encontrar ramas &xito. Un procedimienio de
refutacidn—LSD se especifica con una regla de cdmputo junto
con una regla de bdsqueda.

Lcsi slistemas de PROLOG estiandar utilizan la regla de
computo que siempre selecciona el Atomo mis a la izquierda en
una meta junto con la regla de bldsqueda primero-a—-profundidad
(depth-first). La regla de biusqueda se implementa usando una
pila de metas, una instancia de la pila de metas representa la
rama que estid siendo investigada. El cdmputo se vuelve
essncialmente una sucesidn mezclada de introducciones Cpushd y
extracciones Cpop) de la pila. Una introduccidn 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 introducide en la pilal
Una extraccidn ocurre cuando no hay (mas) cliusulas de
programa con cuya cabeza se pueda unificar el Adtomo
seleccionado en la meta del tope de la pila, esta meta es

entonces extraida y se investiga la siguiente eleccidn 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 budsqueda
primeroc—a—profundidad tienen problemas innegables, se pueden
implementar muy eficientemente. Esta técnica es enteramente
consistente con el punto de wvista de que PROLOG es
principalmente un lenguaje de programacidn 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 ez, una regla que especifica el orden en el gue se
probaran las cldusulas del programa. Los sistemaz de PROLOG
estidndar utilizan el orden de las cliusulas en el programa
como el orden fijo en el que son probadas. Esta
implementacidén es muy facil y eficiente, pero tiene la
desventaja de que cada llamada a una definicidn prueba las
cldusulas en la definicidn en exactamente el mismo orden.

Naturalmente, es preferible que la regla de busqueda sea
eguitativa Cfaird), esto es, tal gue cada rama de éxito en el
Arbol ~LSD serd eventualmente encontrada. Para A&rbole=s-LSD
infinitos, la regla de budsqueda gque no tenga un componente
primero-a-lo-anche Cbreadth-first)d no serid equitativa en
general. Sin embargo un componente primero-a-lo-ancho es
menos compatible con una implementacidn eficiente.

De acuerdo a los resultados anteriores, =i P U <G> no
tiene modelo, no importa cudl sea la regla de cdmputo, el

Arbol -LSD correspondiente siempre contiene wuna rama éxito,
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pero un sistema de programacidn ldgica con una regla de
busqueda primero-a-profundidad que use un orden fijo para
probar las c¢ldusulas de programa y una regla de cdmputo
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 biusqueda no equitativas.
Ejemplo 16. Sea P el siguiente programa

1. pCa,bd «

2. pCec,bd «

3. pCx,2) ¢ pCx,yd, ply,zd

4. pCx,y> « pCy,x

y G la meta « pCa,cD. P u (G tiene una refutacidn, Yy
si se omite cualquier cliusula de P no la tendra. Un sistema
de programacidn ldgica que use una busqueda

primero—a-profundidad con el orden para lratar las cliausulas
del programa fijo, nunca encontrard una refutacidn debido a
que las cliusulas 3 y 4 tienen cabezas generales y la que se
coloque primero es la que siempre se utilizard, asi el sistema
no va a considerar nunca la otra.

La figura 3 a continuacidn ilustra el Arbol -LSD
correspondiente. Se utiliza la regla de cdmputo estandar,
que selecciona el Atomo de mids a la izquierda y prueba las
cldusulas en el orden en gque estin en el programa. La rama

de mas a la izquierda del Aarbol-LSD es infinita y entonces una
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busqueda primero—-a-profundidad nunca encontrarda la rama éxdto.

« pCa,cd
3 7 N 4
« pCa,y2, ply,cd + pCec,ad
1 - 3| ~ 4 3 N4
« plb,cd : i g "3
= ~N 4
« pCh,u), pCu,c) & plc,bd
3 7 N 4 273 N4
« pCbh,w) ,pCw,ud,pCu,cd . ] : ’

S N 4 ’ dxito
infinito

Figura 3. Arbol-LSD gque ilustra el problema con bisqueda
primero-a-profundidad.

I1.2.6 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, aungue algunos sistemas lo escriben como "/, Ha
habido una discusidén considerable sobre las ventajas y
desventajas del corte y, en particular, cuando éste afecta la
semantica de los programas en gue aparece. El corte no
afecta la semantica declarativa de los programas definidos,
pero puede ocasionar una forma indeseable de incompletez en el
procedimiento de refutacidn.

Primero, debemos ser precisos acerca de qué& hace un

corte. A través de esta discusidn, restringimos nuestra
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atencidn a sistemas que siempre seleccionan el Atomo mads a la
izquierda en una meta. El corte es simplemente una anoctacidn
de programa no-ldglica que comunica cierta informacidn de
control al sistema. Aungque se escribe como un Atomo en el
cusrpo de una cliusula, no es un Atomo y no tiene significado
légico. La semdntica declarativa de un programa con cortes
es exactamente la semdntica 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 cliusula 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
clidusula cuyo cuerpo contiene al corte. Ahora, cuando se
“"selecciona® el corte simplemente "tiene éxito"
inmediatamente, sin embargo, =i después se regresa al corte,
el sistema descontinda la blusqueda en el subdarbol cuya raiz es
la meta padre. Por lo tanto, el corte ocasiona que el resto
de este subdrbol sea podado del Arbol -LSD.

Ejemplo 17. Considérese el siguiente fragmento de un
programa:

A e B, C

Be«D, !, E
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donde A, B, C, D y E son atomos. En la figura 4 se
muestra parte del 4arbol-LSD de una llamada a este programa.
El Atomo seleccionadoe en la meta « B, C origina la
introduccidn del corte, el 4dtomo D se selecciona y tiene
éxito, entonces el corte tiene éxito, pero la submeta E
fracasa y el sistema regresa al corte. El sistema
descontinda cualquier otra bisqueda en el subidrbol qus tiene
la raiz « B, €, y en su lugar, continda la busqueda con la
siguiente eleccidn para la meta & A. Esto puede ser
implementado si simplemente se extraen metas de la pila hasta

que ¢ A esté en el tope.

- A
o | %
« B,C : ’
/1N
- Db!:E!C 3
v ' N Cuando me encuentra el
= BB : . c?ria al rogresarf {a
Y busqueda se continua
« B, C en este punto.
2N
subdrbol de falla
con ralfz & E,C
Esta parte de subdrbol
con ratz « B,C no es
buscada debido al corte.
Figura 4. El efecto del corte.

Asi tenemos que un corte solamente poda al Arbol -LED.
Si neo hay respuesta en la parte podada (esto es, si no

contiene una rama é€éxito), entonces tal uso del corte se llama
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seguro. Sin embargo, sl se poda una rama éxito por el corte,
este uso se llama inseguro. Los usos =seguros de corte son
benéficos ya que mejoran la eficilencia sin perder respuestas.
Los usos inseguros de corte son per judiciales debide a gque se
pierden respuestas correctas.

El efecto dafino de los cortes es que ocasionan una forma
de incompletez de respuestas correctas, en la implementacidn
de la resolucldn-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 seccidn son varias
caracterizaciones del conjunto con fracaso finito de un
programa definido.

Sea P un programa definido, entonces F‘:. el conjunto de
Atomos en Bp que fracasan de una forma finita con profundidad
d, se define como sigue:

1. AeF' si A& TJI1.
» [

2. A= F‘:. para d > 4L, si para cada cliusula
B « B1.. 53 .Bn en P y cada substitucidn €@ tal que
A= Bo y Bie,. i .B“e no tienmen wvariables, existe k

tal que 1 =k SnyBoe F‘:_i.
Sea P un programa definido, entonces el conjunto con

Ffracaso finito F‘P de P se define como Fr = udle‘P.
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Sea P un programa definido y & una meta definida, wun
arbol ~-LSD para P U {(G) tiene fracaso finiteo si es finito y no
contiene ramas éxito.

Sea P un programa definido, el conjunio con fracaso
Sinito LSD de P es el conjunto de todas las A e« B’ para-las
cuales existe un Arbol-LSD para P U {« A> con fracaso finito.

Nétese que el fracaso finito LSD sdélo garantiza la
existenclia de wun 4rbol-LSD con fracaso finito, los otros
pueden ser infinitos. A continuacidn veremos formas de
seleccidn de Adtomos que aseguran encontrar un arbol-LSD con
fracaso finito, sl existe.

Una derivacidn-LSD es eguitativa Cfair> si fracasa, o,
para cada adtomo B en la derivacidn, Calguna versidn con mis
instancias de) B se selecciona en un ndmero finito de pasos.

Nétese que hay derivaciones-LSD via la regla de cdmputo
estandar que no son equitativas. Unc puede obtener equidad
si, por ejemplo, se selecciona el Atomo més a la izquierda a
la derecha de los dtomos (posiblemente ninguno) introducidos -
en el paso de derivacidén anterior, si hay tal Atomo; si no, se
selecciona el Atomo mis a la izquierda.

Un arbol-LSD es eguitative si cada rama del Arbol es una
derivacidn-LSD equitativa.

A continuacidén tenemos el resultado principal de esta
secclidn.

Teorema 20. Sea P un programa definido y A e Br' entonces

las siguientes afirmaciones son equivalentes:
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Fd

1. A & F'= Lhz; .

2. AegTlw = uUTidn
P niw P
3. A estd en el conjunto de fracaso finito LSD.
4. Cada arbol-LSD para P U {& AY equitativo tiene fracaso
finito.
Este teorema muestra que la resolucldn-LSD equitativa es

una implementacidén vidlida y completa del fracaso finito.

II. 4 PROGRAMAS NORMALES.

Esta seccidn presenta a los programas normales, gque son
programas tales que los cuerpos de sus cldusulas de programa,
son conjunciones de literales.

Una cldusula de programo es una cldusula de la forma

. W I
i n
donde A es un adtomo y Lf""Ln son literales.

Un programa normal es un conjunto finito de cliusulas de
programa.

Una meta normal es una cldusula de la forma

“ Lt....,L.n
donde Li""'Ln son literales.

Cada programa definido es un programa normal pero no

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

La negacidn es un concepto dificil ldglicamente. La
respuesta no, no siempre significa lo mismo en diferentes
contextos.

El uso de la negacidn en sistemas computarizados es mas
complicado por el hecho de que un tratamiento de la negacidn
totalmente correcto ldgicamente, causa una expl osidn
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
ldégico.

Como sdlo la informacidn positiva puede ser consecu=ncia
légica de un programa, se hnecesitan reglas especiales
extraldgicas para deducir 1a informacidn negativa en
Programacidn Ldégica.

Dos casos especiales mencionados por Shepherdsonll988],
donde la negacidn clisica puede ser implementada {fAcilmente

son los siguientes:

1> Eliminacidn de la negacidn por renombre. Si no hay
ocurrencias en el programa de pCtx""'tn) para términos
t{....tn, entonces las literales negativas ﬂpCul....,unD

pueden convertirse en positivas introduciende un nuevo
predicado nopri.....an para ﬁpCXi....gXBD. Este truco

trabaja tambi én cuando hay ocurrencilas poéitivas de

pctl.....tn) que no pueden unificarse con las negativas.
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22 Programas definidos con preguntas normales. No hay
‘problema en permitir preguntas con negacidn si el programa
consiste sdlo de cldiusulas de Horn definidas. Como la
resolucidn-LSD es completa para la negacidn clasica, no pueden
tener éexito preguntas con una literal negativa porque no
pueden ser consecuencia ldégica del programa,

Se han dado varios significades de la negacidn en
Programacidn Ldégica, nosotros desarrollaremos los mas
conocidos que son: la Suposicidn del Mundo Cerr‘adc, la Base de
Datos Completada, la Circunscripcidn y la Suposicidn del Mundo
Cerrado Generalizada. En al slguiente capitulo
desarrollaremos la Negacidn por Fracaso y la Regla de
Herbrand, explicando que significado tienen, despugés

expondremos la Negacidn  por Inconsistenclia que si es

compatible con la negacidn en Ldégica Clasica.
III.1 SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO.

Este concepto fue ideado por Reiter[1978].

La 1ldédgica de primer orden interpreta wun programa
literalmente, es decir, todos los conocimientos ldédglicos estian
representados explicitamente en el programa.
Desafortunadamente, el ndimeroc de hechos negativos acerca de un
dominio dado en general excede al nuimero de hechos positivos y
asi el requerimiento de que todos los hechos, positivos vy

negativos, se representen explicitamente puede ser imposible.
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En el caso de programas que sdlo tienen constantes hay
una solucidn ripida para este problema: sdlo representar
explicitamente los hechos positivos e implicitamente los
negativos, si su contraparte positiva no es consecuencia
lédgica del programa. Nétese sin embargo, que adoptando esta
convencidn, estamos suponiendo que sabemos todo acerca de cada
predicado dg.l dominio; que no hay vacios en nuestro
conocimiento. La representacidn implicita de los hechos
negativos supone conocimiento total acerca del dominio
representado. Afortunadamente, en la mayorfia de las
aplicaciones, se garantiza esta suposicidn.

Nos referiremos a esto como la Suposicidn del Mundo
Cerrado (SMC), su opuesto, la Suposicidn del Mundo Ablierto,
asume sélo la informacidén dada en el programa y entonces
requiere que todos los hechos, positivos y negativos, sean
representados explicitamente, permitiendo vacios en el
conocimlento acerca del dominio.

La SMC puede ser axiomatizada aumentando al programa P el
conjunto de axiomas ext(P) dado por:
ext(P) = {=A|A es una literal positiva sin variables y P w A).

Nos restringimos a los modelos de Herbrand y para
axiomatizar esto aumentamos:

Los Axiomas de igualdad CAID:

x = x,

X =y 3>y = X,

X = Y AY =Z 3X=Z,



xl- Y, Aeeen X = y“ -» [pr’.....an e pr‘.....yh)] para
cada predicado p,

K= Y, dueh By S [fo‘.....xnb = f‘Cy‘.....yn)] para
cada funcidn {.

Los Axdomas de Libertad CALD:

_fo‘.....xn) alg'(y‘,....ym) para cada par : g de
funciones distintas,

fC)&.....xn) = ny;.....ynD PXEY, A AX= Y para
cada funcidn £,

tCxD » x para cada término L{x) diferente de x y en donde
X ocurra.

El Axdoma de Cerradura del Dominio CACDD:

x = t‘ v X = tz L T donde L‘. tz.... son todes los
términos sin variables.

Entonces tenemos que:

SMCCRD) = P U ext(P) U AT U AL u ACD.

Nétese que si SMCCP) es consistente entonces determina un
dnico modelo, porgque AT U AL U ACD restringe el dominio a los
modelos de Herbrand y P U ext(P) determina los valores de
verdad de todas las literales sin variables.

Consideremos un programa P para el cual SMCC(P) es
consistente. Sea A un Atomo s=in variables y supongamos que
queremos inferir =A. Para usar SMC, tenemos que mostrar que
A no s una consecuencia légica de P. Desafortunadamente,
debido a la indecidibilidad del problema de validez de la

légica de primer orden, no hay un algoritmo que tomando una A
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arbitraria como entrada responda en un tiempo finito si A es o
no una consecuencia ldgica de P. Sl A no es consecuencla
légica, puede guedarse en un loop. Asi tenemos que la
inexistencia de un procedimiento de prusba para SMCCP) se debe
a que el conjunto de axiomas ext(P) no es recursivamente
enumerable y por lo tanto, no es recursivo.

EMC 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 Leoremas que se tenian antes.

Ejemplo 18. Si P = {estudianteCJuan) w maestrolCJosé&d,
entonces SMCC(P) es inconsistente, por lo tanto, todos los
enunciados que contengan los predicados estudiante y maestro,
y las constantes Juan y José, son teoremas de SMCCPD. =i
P = P U {maestroCJos&d>, entonces =maestra Jos&) no es

teorema de SMCCP') , y P € P’ pero SMCCP’)D S SMCCPY,

IIT.1.1 CONSISTENCIA DE LA SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO.

Sl P es consistente, no siempre es cierto que SMOC(F) lo
sea (véase el ejemplo anterior). A continuacidn presentamos
algunos resultados para determinar la consistencia de SMCCP)
con P dado.

Teorema 30. Si P consiste de cldusulas, Q es una negacidn
de cldusula y el predicado de igualdad no aparece en P ni en
Q. entonces:

SMCCP) = Q si y solo si P U extCP> = Q.

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



ocurre en &1, entonces:
SMCCP) es consistente si y solo si P U ext(P) es consistente.

Si hay conocimiento indefinido acerca de atomos sin
variables, entonces SMCCP) es inconsistente, como se puede
advertir en el siguiente resultado:

Tecorema 31. Si P consiste de cliusulas y la igualdad no
ocurre en €1, entonces SMCC(P) ez consistente si y solo si para
todos los 4dtomoz: sin  variables Ag" . .Ar. P = Alv. oo Ar
implica P = Ai para alguna i = 1,...,r.

La informacidn indefinida acerca de literales con
variables no necesariamente implica la inconsistencia de la
SMC.

Ejemplo 19. Sea P el sigulente programa:

pCx) & =qCxd
pCad
gCbd

entonces plal), =-plb), —=xad., glb) satisfacen la SMC ¥y
tenemos a Pl v qlx) como teorema sin que p(x) ni gl lo
sean.

Teorema 32. SMCCP) es consistente si y solo si P tiene un
modelo minimo de Herbrand.

Los siguientes resultados son para cliusulas de Horn:

Teoresma 33. Si P es un conjunto consistente de cliausulas
de Horn entonces SMCCP) es consistente.

Como cada programa definido es consistente, tenemos:

Teorema 34. Si P es un programa definide, entonces SMCCPD
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es consistente.

Las demostraciones de estos teoremas se pueden consultar
an la publicacidn de Shepherdsonli988] ¥ 2n la de
Reiter(19781.

La SMC es muy natural para algunos programas
correspondientes a bases de datos, pero se considera muy
dristica para la mayoria de los programadores ldglcos. Sl 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 mias simple. Debido a
esto se han dado otros significados a la negacidn en

Programacidn Ldgica que expondremos a continuacidn.

ITI.2 BASE DE DATOS COMPLETADA.

La idea de este significado es asumir que las cliusulas
que aparecen &n un programa ldgico P abarcan sédlo la mitad si
de un conjunto de definiciones si vy sole si de los predicados
del programa, la mitad solo si de cada definicidn es una ley
de completacidn del predicado. La base de datos completada
compCP), dada implicitamente por las cldiusulas de P, incluye
este conjunto de definiciones junto c¢on una teoria de igualdad
que hace explicita la convencidn de que nombres diferentes
denotan objetos diferentes.

La definicidn de un simbolo de predicado p en un programa

normal P es el conjunto de todas las cldiusulas del programa P
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que tienen a p en su cabeza, es decir, el conjunto de las
cliusulas que dicen algo sobre p.

A continuacidén daremos la definicidn de compCPD.

Sea pCt.l.. b .t.n) . L.‘.. 3 ’!"m una cliusula en un programa’
normal P. Requeriremos un nuevo simbolo de predicado =, que

no aparezca en P, cuya interpretacidn serd la relacidn

de ildentidad. El primer paso es transformar la cldusula
.dada, en pCx ,..., X «(x= tIda...Alx = Lt OAL A...AL , donde

: 1 n 1 1 n n 1 ™m

x‘. -..eX . SON variables gque no aparecen en la cliausula.

Entonces, =i Yyo---2Y, SON las variables de la clausula

original, transformamos ésta en:
pr‘,. e 'xn) <« 3}{‘,- 5 ,Bydcc:c‘: t‘)»\. < is ACX“= ‘Ln)AL‘A. % A.Lm).
Ahora supongamos que esta transformacidn se hace para
cada cliusula en la definicidn de p. Entonces obtenemos
k 2 1 férmulas transformadas de la forma

p(x‘.. = .x“) @ E:1

pr‘.. e .xn) - Ek

donde cada Ei. tiene la forma general

3y

e By CCx=m L DA...ACx = L DAl ... AL D,
1 d 4 'l n n 4 m

La definicidn completada de p es entonces la férmula
Vxl. . .\’xnCpr‘.. - .xn) > E‘v. e VE'C).
Algunos simbolos de predicado en el programa pueden no
estar en la cabeza de ninguna cliusula. Para cada uno de
estos simbolos de predicado q, aumentamos explicitamente la

cliusula Vx‘. e Vxn-nqu’.. SRE e B Esta es la definicidén de



q dada implicitamente por el programa. - También llamamos a
esta cliusula la definicidn completada de q.

Para crear las definiciones completadas intoducimos la
igualdad, asi que es esencial incluir algunos axiomas que la
contengan. La teoria de la igualdad cuyos axiomas son Al y
AL definidos antes, es suficiente para nuestros propésitos.

Sea P un programa normal. La completacidn de P,
denotada por compC(P), es la coleccidn de las definiciones
completadas de los simbolos de predicado en P junto con la
teoria de la igualdad.

Se discute con frecuencia que en el lenguaje cotidiano
cuando wuno escribe P uno realmente quiere decir compCPD,
nétese que la manera de escribir P influye en la definicidn de
compCP3.

Como Clark[i978] indicd, es apropiado considerar la
completacidn de un programa normal, no el programa en si, como
el principal objetoc de interés. Aungue el programador sdlo
le da el programa normal a un sistema de programacidn ldglca,
se entiende que el programa normal es completado por el
sistema y el programador estid programando con la completacidn.
De acuerdo a esta noclidn, tenemos el concepto de una respuesta
correcta.

Sea P un programa normal y 6 una meta normal, una
respuesia para P U {G) es una substitucidén de variables de G.

Sea P un programa normal, G una meta normal ¢ sz""Ln'

Yy © una respuesta para P U {G), decimos que © es una respuesta



correcta para compCP) u {& =i VCCL‘A-..A Ln)e) es una
consecuencia lé6gica de compCP).

Teorema 38. Si P es un programa normal entonces P es una -
consecuencia ldégica de comp(P). En el sentido de que cada
cldusula de P es consecuencia ldédgica de compCP).

Ahora definiremos un mapeo Ti z=cbre la red de
interpretaciones basadas en alguna pre—interpretacidn J, del
lengua je de P.

Sea J una pre-interpretacidn de un programa normal P e I
una interpretacidn basada en S J entonces
T7CID = €A lA e«LaA .. AL P, ¥V es una asignacidn de

r I,V 1 ™
variables con respecto a J, ¥y Lfﬂ...ALn es verdadero con
respecto a I y V2.

Cuando J es la pre-interpretaciédn de Herbkrand de P,
escribimos T} en lugar de T:. Ndtese que T: no eﬁ.monétona
en general.

Ejemplo 20. Si P es el programa p < -p, T; no es mondtona
ya que TPCB) = {p¥ ¥ Tr({p}) = @, Y 2 = <{pr pero
T'CBD 2 T'C(p}).

Si P es un programa definido, entonces T: es mondtona.

Teorema 38. Sea P un programa normal ,- J una
pre—interpretacidén de P e I una interpretacidn basada en 7J,
entonces I es un modelo de P sl y =solo =i T:CI) < I.

Teorema 37. Sea P un programa normal , J una
pre—interpretacidn de P e I una interpretacidn basada en J,

supdngase que I junto con la relacidén identidad asignada a =
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es un modelo de la teoria de la igualdad, entonces I junto con
la relacidn identidad asignada a = es un modelo de compCP) =i
y solo si T:CI) = I.

Teorema 38B. Sea P un programa definido y A = Bp entonces

A e MPFCTP:\ si y solo si compCP) U €AY tiene un modelo de

Herbrand.

Teorema 39. Sea P un programa definido vy Aa""‘Am
dtomos, si VCA‘A. i s Am) @s una consecuencia ldgica de compCP)
entonces tamblién es una consecuencla ldgica de P.

La informacidn positiva que se puede deducir de complPD
es la misma gque la que se puede deducir de P, es decir,
compCP) no aumenta nusva informacidn positiva. Para ser
precisos, tenemos el siguiente resultado:

Teorema 40. Sea P un programa definido, 6 una meta
definida, entonces e es una respuesta correcta para

compCP) U {G> si ¥y solo si @& es una respuesta correcta para

P u {G>,
La demostraciones de estos teoremas se pueden encontrar

en el libro de Lloyd(19871.

IIT.2.1 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 =4p « =p>, P es
consistente pero compCP) = {p & =p> no lo es.

Si el programa es definido tenemos gue compCP) es



consistente, pues los punto=s {ijos de Tr son modelos de
compCP), y para P definido siempre existe el minimo punto fijo
de Tr'

Una condi ci én suficiente para asegurar que la
completacidén de un pregrama normal sea consistente, es la que
daremos a continuacidn, la idea es limitar el wuso de la
negacidén en reglas recursivas para mantener manejable a la
teoria del modelo.

Una funcidn de nivel de un programa normal ez una funcidn
de su conjunto de simbolos de predicado a 1los enteros
no-negativos. Noz referiremos al wvalor de un simbolo de
predicado bajo esta funcidn como el nivel de ese simbolo de
predicado.

Un programa normal es jerdrguico si tiene una funcidn de
nivel tal que, en cada clausula de progr ama.
p(t‘,. CY~ .t.n) & L‘.. il .L.m. el ni vel de cada s{imbolo de
predicado que ocurre en el cuerpo es menor que 2l nivel de p.

Un programa normal es estratificado si existe una funcidn
de ni vel tal que en cada cliausula del programa
pCt.‘.... .th) &« L‘.... .Lm. el nivel del simbolo 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 complP) 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 menord.

Este dltimo teorema se debe a Apt, Blair y Walker(1888].

IIT.2.2 LA RELACION ENTRE LA SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO Y LA
BASE DE DATOS COMPLETADA.

La Suposicidn del Mundo Cerrado, SMCCPD , ¥y la Base de
Datos Completada, complP), son similares superficialmente.
Ambos son ejemplos de razonamiento por fracaso Cdefault),
asumiendo que =i alguna informacidn positiva no puede ser
probada de un cierto modo a partir de P, entonces no es
verdadera. Pero para SMCCP), la noclidn de prueba involucrada
es aquella de la Ldégica de Primer Orden, mientras gque para
compCPl, es usande una de las cldusulas del programa cuya
cabeza se iguale con el Atomo dado. A primera vista esto es
una nocidn muy cercana de prueba, asi gque mas Atomos <sin
variables deberian ser falsos bajo comp(P) que bajo SMCCP), es
decir, SMCCP) debe ser una consecuencia de compCP). Pero
esto no es tan simple porque compCPF) aumenta, en la mitad solo
st de la definicidn completada de un predicado p, nuevos
enunciados universales que pueden ser usados para probar cosas
acerca de otros predicados ademias de p. También SMCCPD
incluye el Axioma de Cerradura del Dominio CACD) gque restringe
a los modelos de Herbrand, y esto no se incluye en compCPD,
aunque esto se supone tidcitamente a menudo. De hecho cuando

SMCCP) vy compCP) son compatibles, SMCCPY implica compCPD



porque SMCCP) tiene un solo modelo.
Para comprender la relacidén que existe entre SMCCPY y
compCP) se dardn unos ejemplos y despuds unos resultados.
Ejemplo 22. Para el programa P: P &« P,
EMCCP) e=z consistente pero complP) no.
Ejemplo 23. Para el programa P: q + P,
compCP) es consistente pero SMCCPD no.
Ejemplo 24. Para el programa P: P & q
q & P
q & q,
compCP) y SMCCP) son consistentes pero no compatibles,
es decir, compCP) U SMC(P) es inconsistente.
Teorema 42. compCP) U SMCCP) es consistente =i y =olo si

i. comp(P) es conzistente, y

2. para cualesquiera dtomos sin variables Al.. i .Al_.
compCP) U ACD = CA’v..-vAr) implica P = Ai. para
alguna L = 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, SMCCcomplP)); si consideramos el inverso
comp{ SMCCP)) no se gana nada ya que si SMCCP) es consistente
tiene un solo modelo.

Teorema 44. SMCCcompCP)) € SMCCP) U compCP).

Teorema 45. SMCCcompC P32 puede estar contenido
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propiamente en SMCCP) U compCP), de hecho puede ser
consistente mientras lo dltimo no.

Teorema 46, SMCCcompC P22 es equivalente a
SMCCP) U compC(P) si y solo si para todos los Atomos sin
variables A,

compCP) = A implica P = A,
es decir, cuando comp(PJ) no da nueva Informacidn acerca de
dtomos sin variables.

Teorema 47. Si SMCCP) U compCP2 es consistente entonces
SMCCcompCP2) es equivalente a €1,

Corolario 4. Si P es un programa definido entonces

SMCCP) U compCP) es lo mismo que SMCCcompCP2)D.
Todos estos resultados se pueden encontrar en la

publicacidén de Shepherdsonl[1988].

III.3 CIRCUNSCRIPCION.

La dircunscripcidn fue introducida por McCarthy[19801]1.
Es una regla de suposicidn gue puede ser usada junto con las
reglas de inferencia de la ldgica de primer orden y asume que
los objetos satisfacen un predicado dado solo si tienen que
hacerleo con base en una coleccidn de hechos, circunscribiendo
Climitande) asi, el conjunto de dichos objetos. Los
resultados de la circunscripcidn dependesn 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 fédrmula que asegura que ningdn simbolo
de predicade cuya extensidn incluya propiamente a la de P
satisface A, es decir, minimiza a P en A.

La definicidn de circunscripeidn incluye un cuantificador
de segundeo orden, asi es que se obtiene una fdrmula de segundo
aorden. A continuacidn definiremos los conceptos gque se
requieren para entender la definicidn de circunscripcidn

basdndonos en la notacidén que utiliza Lifschitz({1985al.

IIT.3.1 FORMULAS DE SEGUNDO ORDEN.

Un lenguaje de segundo orden sea define, como un lenguaje
de primer orden, con constantes funcionales y constantes de
predicado, cada una de alguna aridad n., n 2z 0, ademis de
variables objeto se tienen variables funcionales n-arias vy
variables de predicado n-arlas (Clas wvarlables objeto vy las
constantes se identifican con variables Y constantes
funcionales de aridad 0D. Las wvariables funclionales vy de
predicado pueden ser acotadas por cuantificadores. Un
enunciado es uwuna fdrmula sin variables Cfuncionales o de
predicado) libres.

Una estructura M ﬁara un lenguaje de segundo orden L
consiste de un universo no vacio |M|, funciones de IMl“ a |M|
representando a las constantes funcionales ¥ subconjuntos de
IMI" representando a las constantes de predicado. Para
cualquier constante K, el objeto en M Cfuncidn o conjunto) que

la representa se denota por MIKI]. La igualdad se interpreta
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como identidad, 1las variables funcionales fluctitan sobre
funciones arbitrarias de ]Mln a |M] ¥ las wvariables de
predicado sobre subconjuntos arbitrarios de IMIW

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 eguivalente a B si tienen los mismos
model os.

Un predicado n—ario es una expresidn de la forma AxAC:xD,
donde x es una n-upla de variables objeto y A(x) una fdérmula.
De forma usual, si U es AXA(X) y ¢t es una n-upla de términos,
entonces Ut se interpreta como ACLD). Identificamos una
constante de predicade P con el predicado AxPC(xD.

Si U, V son predicados n-arios entonces U = V representa
YVx(UCxD) - V(3DD, asi U £ V expresa que la extensidn de U es un
subconjunto de la extensidn de V (la extensidn de un ﬁredicédo
P, es el conjunto de los elementos x tales que PC:D).
Aplicamos esta notacidn a tuplas U = U1""’Um y V = V;....,Vm
de predicados, asumiendo que son similares Ces decir, gque UL Y
V_L tienen la misma aridadd): Uu=<sy signifieca
lﬂs V{m..A;Umﬁ Vm. Ademds U = V representa U <V AV = U ¥
U<V es lo mismo que U 2V Ao XV £ U0, si m =1 entonces

U< V significa simplemente gque la extensidn de U es= un

subcon junto propio de la extensidn de V.

III. 3.2 CIRCUNSCRIPCION PARALELA.

Primero consideraremos la circunscripcidn paralela cuando
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no se especifican prioridades entre los pradicados
minimizados. Sea P una tupla de constantes de predicado, 2
una tupla de constantes funcionales yr/o  de predicado
diferentes de las de P y sea AC(P,Z2) un enunciado (si tenemos
un conjunto de enunciados, tomamos su conjuncidn como ACP,ZD).
La c¢ircunscripecidn de P en ACP,Z2 con wvariable Z es el
enunciado
ACP, 2D A 3p3zCACp,zD A p < P2

donde p, 2z son tuplas de variables similares a P, 2
y ACp,z) es el resultado de reemplazar todas las ocurrencias
de P ¥ Z en A por p vy =z. Denotamos a esta circunscripcidn
por eircCACP,Z2); P; 2, =i Z = O escribimos circCACP); P) y =i
P incluye a todas las constantes de predicado escribimos
cireCACPD).

Esta fdrmula establece que los predicados de P tienen una
extensidn minimal bajo la suposicidn de que ACP,2 se da y las
extensiones de los predicados de Z pueden variar en el proceso

de minimizacidn.

I1.3.3 SIGNIFICADO DE LA CIRCUNSCRIPCION EN LA TEORIA DE
MODELOS.

Z

Para dos estructuras M,, M, escribimos M1£P; M, si:

1. M| = |IM|

2: Mi[K] = Mz[l(l para toda K que no esté en P ni en 2

3. MIP1 € MIP 1 para teda P e P.
i L 2 1 it

As1i, Ml g M2 si Ml v Mz difieren =délo en cdmo



interpretan las constantes en P y 2, y la extensidn de cada B i
en M‘ ez un subconjunto de su extensidn en Mz'

M es (';z-minimal en una clase S de estructuras si M S

y no hay estructura Me & tal que VIR ki M CMl'(ﬂm Mz =i

M‘sr;z Mz pero no es cierto que Mzs""‘ Mil.

Los modelos de circunscripcidn pueden ser caracterizados
como sigue:

Teorema 48. Una estructura M es un modelo de circCA;P;2D
si vy solo si M es minimal en la clase de los modelos de A con
respecto a (nz_ |

Esta equivalencia se sigue del hecho de gque especificar
valores de p, z para los que ACpPp,z) A p ¢ P sea verdadero en
M, es equivalente a especificar un modelo M’ de A tal gque
M <% M, Este es un resultado de correctez y completez para
la circunscripecidn.

Ejemplo 285. A = P(cd, ¢ una constante objeto. La
circunscripcidén de P en A afirma que la extensidn. de P es un
conjunto minimal gque satisface esta condicidn, en otras
palabras, c es su uUnico elemento:

circCPCc);P) ¢ VxXCP(XO & x = c).

Ejemplo 28. A = —=PCad, esto no nos da ninguna informacién
“positiva® acerca de P y es verdadero cuando P es falso:

cire(=PCad ;P> & Vx(—=PCxDD.

Ejemplo 27. A = C(PCad A PCb))D, la circunscripcidn asegura

que a ¥y b son los udnicos elementos de P:

circCPCad A PCHY; P) & Wo(PCx) & X = a v x = b).
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Ejemplo 28. A = CPCad v PCb)), en este caso hay dos
valores minimales:
circCPCad v PCb); P) & VYxCPOO) & x = ad v VP & x = b).
Ejemplo 28. A = CPCad « QCbd), en este caso al
circunscribir P y Q en A tenemos dos valores minimales:
circCPCad) v QUBI;P, Q) & (YXCCPCX) & x = a) A Q30D «

CYRC-PCxD A CQUD ¢+ x = bID

III. 3. 4 CIRCUNSCRIPCION CON PRICRIDAD.

La circunscripcidn con prioridad que Lifschitz(l1985al
llama ecircunscripcidn general, es definida por Gel fond,
Przymusinska y Przymusinskil1889] como sigue:

La circunscripcidn con prioridad de A con prioridades
P1>"'>Pk y variables Z es denotada por circCA;P1>...>Pk;Z) Y
se define como sigue:
circCA;PR. .. >Pk;ZD | = circCA;P’_;Pzﬂ-. I +Pk+23

~ circCA;Pz;P3+. & +Pk+2) N ) & circ:CA;Pk;Z).
donde A+B es el resultado de concatenar la tupla A con la B.

Ejemplo 30.

circCV¥sCpCxd » glx02;p,gd & YVCplxd « —qglxd)d,

pues aqui se minimizan p ¥ g sin priloridades, por 1lo

tanto se tiene que si se da plx) no se da gl ¥y

viceversa.

circCVxCpld + ql:O:p > g & VxC—-plxd ~ gixd),

aqui hacemos la extensidn de p tan pequefia como sea

posible, aitn si hace que la extensidén de q crezea,
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entonces p se hace igual a falso y g a verdadero.

Teorema 49. Una estructura M es un modelo de la
circunscripecidn con prioridad circCA;P‘>...>Pk;ZD sl y solo si
M es un modelo de A tal gque para toda 1 £k, M es

<P minimal con P =P y 2= P, _+...+P +2Z.
i i k

i
En las aplicaciones es razonable asignar prioridades

mayores a los predicados que representan excepciones de otros

predicados.

ITI. 3.9 RELACION CON SMC Y CONSISTENCIA.

Claramente hay una similitud entre la SMC y circunscribir
todos los simbolos de predicado en una fdédrmula 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 fdérmulas muy simples: Atomos negados sin variables, pero
usa el concepto de consecuencia ldgica para decidir gqué
férmulas se pueden aumentar, por otro lado, la circunscripecidn
es una traslacidén puramente sintdctica, pero su resultado se
expresa por medio de una férmula de ldgica de segundo orden.

Los siguientes resultados se deben a Lifschitz[1985bl, &1
considera un lenguaje de primer orden sin igualdad ni simbolos
funcionales, con un nidmero finito de constantes y simbolos de
predicado.

Ejemplo 31. A = (pCad A qChdD

SMCCAY = {pCad A gCb)d), =-pCbd, —gCad> U AT U AL U ACD



circCA) & VYx(plx) & x = ad) A Yylglyd & y = bd

Para derivar circCA) de SMCCA) utilizamos que los objetos
a ¥y b son los udUnicos en el universo: Yx(x=a w x=bd. En el
caso general, se necesita el Axioma de Cerradura del Dominio
CACDD.

Para derivar SMCCAY de circCAd tenemos que asumir que los
objetos denotados por a y b son diferentes. En el caso
general necesitamos los Axiomas de Libertad CALD.

Estas dos suposiciones caracterizan la importante clase
de las bases de datos cerradas E-saturadas estudiadas por
Reiter. ACD es mids fuerte: implica que los cuantificadores
se pueden reemplazar por conjunciones y disyunciones finitas,
asi{ que cualquier fdrmula es equivalente a una combinacidn
proposicional de Atomos.

Existe A para la que la equivalencia SMCCA) & circCAd no
puede ser probada adn asumiendo ACD y AlL; esto es claro por el
hecho de gue SMC a veces es contradictoria, mientras que el
resultado de circunscribir una conjuncidn de cliusulas no nos
lleva a contradicecidn, de acuerdo con Etherington, Mercer ¥y
Reiter.

Ejemplo 32. A = (pCad v pCbd2

SMCCP) = {pCad) v pCb), =pCad, —pCbd) U Al U AL U ACD
circlP) & C(YCpCx) & x = ad) v Yulplx) « x = bl

Teorema B0. Si SMCCA) es consistente entonces

= SMCCA) e circCA) A AL A ACD

El siguiente resultado se debe a Gelfond, Przymusinska y



Przymusinski[1889]:
Teorema Jl. Si P es un programa definido entonces
circCP) = F si y solo si SMCI(P) = F.

La SMC no es equivalente a la circunscripcidn, hay varias
razones para ver a6 la circunscripcidn como una forma
substancialmente mis poderosa de razonamiento no-mondtono:

1. La caracterizacidén de los predicados minimizados dados
por la circunscripcidn se expresa por medio de {drmulas
universales, no sélo por medio de negaciones de Adtomos sin
variables. Esto es esencial cuando ACD no es aplicable.

2. La circunscripcidn lleva a menudo a condiciones
no-triviales sobre los predicades minimizados cuando la SMC es
contradictoria.

3. La circunscripclidn nos permite minimizar un
subconjunto de predicados, no necesariamente tLodos los
representados en el lenguaje.

4. Si los objetivos de minimizar varios predicados entran
en conflicto entre si, la circunscripcidn da una oportunidad
de asignar prioridades relativas a esos objetivos, utilizando
circunscripcidn con prioridad.

8. En la circunscripcidn no per judica tomar hechos
irrelevantes en cuenta, pues si estos hechos neo contienen el
simbolo de predicado que se estd circunscribiendo, apareceran
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 2Z,
lo que no es posible con SMC.

* Besnard, Moinard y Mercer[1980) demuestran que no siempre

que se aplica la circunscripecidn a un enunciado A consistente,

se obtiene un enunciado consistente, y dan restricciones para
que con todo A consistente se obtenga la circunscripcidn de A
consistente, aunque el resultado no es tan fuerte. Ademds
dicen que en general, la consistencia y la completez para la
circunscripcidn son incompatibles ya que la completez requiere
que cualquier teoria consistente gue no tenga un modelo‘

minimal, tenga una circunscripcidén inconsistente.

IITI. 4 SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO GENERALIZADA.

Como vimos antes, la SMCC(P) es inconsistente para
cualquier programa P que impligue informacidn indefinida
acerca de dtomos sin variables, y es consistente solo si P
tiene un modelo minimo de Herbrand. Para encontrar una
suposicidn mis débil que sea ttil y que sea consistente para
todos los programas consistentes P, Minker sugirid reemplazar
modelo minimo por modele minimal y formuld la Suposicidn del
Mundo Cerrado Generalizada (SMCGD.

Asumimos que P es un conjunto de cliusulas. La
definicién de SMCGCP) dice que un Atomo sin variables A es

falso en SMCGCP) si y solo si es falso en cada modelo minimal
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de Herbrand de P, es decir, es andlogo a SMCCP) solo que en
lugar de tener ext(P) tenemos {-A|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 (es decir, un cdmputo infinited
cuando la pregunta sea indefinida, es decir, verdadera en
alguno pero no en todoz los modelos minimales.

Los siguientes resultades se pueden consultar en
Sheperdsonl1388),

Teorema 832. Si P es un conjunto consistente de cliusulas
entonces P tiene un modelo minimal de Herbrand.

Caracterizacidédn sintidctica de Minker de la SMCG:

Teorema 53. Un atomo sin variables A estid en un modelo
minimal de Herbrand de P si ¥y solo si hay dtomos sin variables
A‘.. o .Ar. r 2O, tales que P =CA v A‘v. .o 'Ar) pero
P = CA‘V. e AFD.

Teorema 54.

i. Un modeloc minimal de P es un modelo minimal de
SMCGCP) e inversamente.

e St P es consistente entonces SMCGCPD es



72

consistente.

3. S8 la cuantificacidn existencial de una matriz
positiva ez verdadera en todos los modelos
minimales de P entonces es una consecuencia de
P.

4. Si la cuantificacidédn existencial de una matriz
positiva es una consecuencia de - SMCGCP)
entonces es consecuencia de P.

5. SMCGCP) es una consecuenclia de SMCCP) y si SMCCPD
es consistente entonces coincide con SMCGCP).

8. 51l 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 fédrmula construida a
partir de Adtomos por el uso de A, v 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
Atomos sin variables que son verdaderos en todos los modelos
minimales pues ya son consecuencia de P. El enunciado 4 dice
que SMCGC(PF) no aumenta nueva informacidn positiva.

Aungque por 1 todos los modelos minimales de P son modelos
de SMCGCP), el inverso no es verdadero pues hay modelos de
SMCGCP) que no son modelos miﬁima.les de P.

Ejemplo 33. Si P es p v q entonces SMCGIP) rno contiene
Atomos negados sin variables y {p, @0 es un modelo de &1.

El ejemplo anterior muestra que el inverso de no es
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cierto pues Cp A ) v (g A p) es verdaderoc en todos los
modelos minimales de P, pero no es una consecuencia de
SMCGCP). Por lo tanto, adn sin contar con la incompletez
debida al procedimiento de cédmputo utilizado para encontrar
consecuencias de SMCGCP), SMCGCP) es una tentativa incompleta
para caracterizar a los modelos minimales de P.

No hay una relacidn simple entre comp(P) y SMCGCPY.

Ejemplo 34. Si P = {(q ¢« —p}, el modelo {(p, q> de SMCGCPD
no es un modelo de complCP) = {g « —p, =—Ppr. St P = 4{p « p>.
el modelo {p)> de complP) = {p & pI, no es modelo de
SMCCGCPY = {—p2.

La relacidn de la SMCG con la circunscripcidn se expresa
en el sigulente resultadeo que se puede consultar en la
publicaclidén de Gelfond, Przymusinska y Przymusinskili19839].

Teorema 58. Para todo P programa,

cireCP) = F si y solo si SMCGIP) = F.
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IV. NEGACION POR FRACASO.

Antes vimos lo gue es una respuesta correcta para
compCP> U (G (ver II.20, yva que tenemos el concepto
declarativo, veremos cdmo implementarlo. La idea basica es
usar resolucidn-L3D, aumentada con la Negacidn por Fracaso
Cresolucidn-LSDNF), en donde para mostrar que A es falsa
hacemos una budsqueda exhaustiva de una prusba 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 comp(P), entonces la
Negacidn por Fracaso es justamente una regla de inferencia
para deducciones de compCPD).

Nuestra primera tarea es dar una definicidn precisa de
una refutacidn-LSDNF y un Arbol ~-LEDNF con fracaso finito.
Para esto, primero daremos las definiciones mutuamente
recursivas de los conceptos de refutacidn-LSDNF de rango k vy
de Arbol -LSDNF con fracaso finito de rango k.

En las definiciones a continuacidn, serd necesario
seleccionar literales de metas normales, Para selecclonar
literales se requiere que si éstas son negativas, no tengan
variables, si son positivas no hay restriccidn. Esta
condicidn se llama la condicidn de seguridod en la seleccidn
de literales, y se usa para asegurar la correctez de la
resol ucidn-LSDNF. Si una regla de seleccldn cumple la

condicidn de seguridad, se llamard una regla segura.
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Sea G la meta 1-L‘.....Lm.....LP Yy sea C la cliusula
A & M!.... .Hq aentonces G° e= resolvente de G y C usando & si
s dan las siguientes condiciones:

Cad Lm es un atomo en G, llamado el Atomo seleccionado,

Chd eesunumdeLmyA. v

Cc) G* es la meta normal

¢ CLE""'Lm-i'Ms""'Mq'Lm+1'“"'Lp)e“

Sea P un programa normal ¥ G una meta npormal, una
refutacidn—-LSDNF de range O para P U {Gr consiste de una
sucesidn GO- G, G‘.... v Gn= o de metas normales, una sucesldn
C‘.....‘CII'_l de variantes de cliusulas de programa de P y una
suceslidn ef""en de ung’s tales gue cada Guz es resolvente
de Gi_ b4 C_“i,usando ei.u'

Sea P un programa normal y G una mneta normal, un
drbol-LSDNF con fracaso finito de rango 0 para P U {G) es un
Arbol que satisface lo siguliente:

Cad El 4rbol es finito ¥y cada nodo del arbol es una meta

normal no vacia.

Cb) El nodo rafz es G.

Cc) Sblo se seleccionan literales positivas en los nodos
en el Arbol.

Cdd Sea +-L1.....Lm....Lp un nodo interno en el Arbol vy
supdngase que Lm es un Atomo y se seleccliona,
entonces, para cada C(varliante de) cliusula de
programa A +-H‘.....M tal gque L ¥ A son

q m
unificables con umg @, este nodo tiene un hijo
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e CL yuoosle, oMy oM L o350 s gla DO
1 m=4i 4 q el P
Ce) Sea 4-L’.......l..m.....l..p un nodo hoja en el 4rbol vy
supdngase gque Lm es un Atomo y se selecciona,
entonces no hay (variante de) cliusula de programa
en P cuya cabeza unifique con Lm.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una
refutacidn-LSDNF de rango kti para P U (&> consiste de una
sucesidn Go= G, G‘..... Gn= 0 de metas normales, una sucesidn
Ci.....cn de wvariantes de cléusulas de programa de P o
literales negativas =in variables, y una sucesidn Eu.....en de
substituciones, tales que, para cada i:

Cid G es resolvente de G y C usando & , o
ivd i i+d ied

Ciid> G, es «L ,..,L ,...,L , la literal seleccionada L
i i m P m
en Gi es una literal negativa sin wvariables —:Am Y
hay un arbol-LSDNF con fracaso finito de rango k
para P U {e Am}. En este caso, G es

ved

<L ,....L . po ww whe g €Y es la substitucidn
i me-d  mtd P itd
identidad y C es —A .
ird m
Sea P un programa normal y G una meta normal, un
drbol-LSDNF con fracaso finito de rango ktf para P U {G> es un
adrbol que satisface lo siguiente:
Cad El aArbol es finito y cada nodo del arbol es una meta
normal no vacia.
Cb> El node raiz es G.

Cc) Sea ¢ L:""'Lm""'Lp un nodo interno en el &arbol y -

supdngase que Lm se selecciona, entonces:
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Cid Lm es un Aatomo y, para cada Cvariante ded
clidusula de programa A < M1.....Mq tal que Lm Y
A son unificables con umg ©, el nodo tiene un
hi jo « Cl..‘.. o .Lm_‘.M‘.. i .Mq.Lm“.. i .Lp)e. o
Ciid Lm es una literal negativa sin variables ﬂAm b4
hay un Arbol -LSDNF con fracaso finito de rango
k para P U (ﬁAm}. en cuyo caso el dnico hijo es
« L‘.. . .Lm_‘.l..mﬂ.. . .L.p.
(d) Sea eLl.....Lm.....Lp un nedo hoja en el Arbol vy
supdngase dque Lm es selecclonada, entonces:
€12 Lm es un Adtomo y no hay Cvariante de) clausula
de programa en P cuya cabeza unifique con Lm. o
Cii1d Lm es una literal negativa sin varlables ﬂAm v
hay wuna refutacidn-LSDNF de rango k para
Pu {—nAm}.

Nétese que unCad Arbol -LSDNF con fracaso finito
Crefutacidn—LSDNF) de rango k es también unCad Arbol -LSDNF con
fracaso finito C(refutacidén-LSDNF) de rango n, para toda n = k.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una
refutecidn—-LSDNF para P U {G) es una refutacisdn-LSDNF de rango
k para P U {G), para alguna k.

Sea P un programa normal y G una meta normal, una
respuesta computada © para P U {G) es la substitucidn obtenida
al restringir la composicidén 0...0 a las variables de G,
donde e‘.... .en es la sucesidn de substituciones qsada en una

refutaci dn—-LSDNF para P L {G>.
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Como =dlo =se seleccionan Jliterales negativas sin
variables entonces Lie no debe tener variables, para cada
literal negativa L1 en G.

Ahora que hemos dado la definicidn de una respuesta
computada, consideraremos el procedimiente que un sistema de
programacicdn légica podria usar para calcular respuestas. La
idea bisica es usar resolucidn-1L5SD, aumentada con la regla de
negacidn por fracaso. Cuando se selecciona una literal
positiva, usamos esencialmente resoluclidn—-LSD para derivar una
nueva meta. Sin embargo, cuando se selecciona una literal
negativa sin variables, se entra al proceso 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
seleccionade una literal negativa sin variables =A en alguna
meta, una tentativa es contruir un Arbol~LSDNF con fracaso
finite con rafz e« A antes de continuar con el calculo
restante. Si se construye este Aarbol-LSDNF con f{racaso
finito, entonces la submeta —A tiene éxdto. Por otro lado,
sl se encuentra wuna refutacidn-LSDNF para < A, enlonces la
submeta =-A fracasa. Nétese que las substituciones solamente
se llevan a cabo con llamadazs con éxito de literales
positivas, las llamadas negativas nunca las crean ya gue sdélo
tienen éxito o fracasan. Asi la negacidén por fracaso es
solamente una prueba.

A continuacidén daremos las definiclones de
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derivaclidn-LSDNF y Arbol -LSDNF.

Sea P un programa normal ¥ G una meta normal, una
derivacidn—-LSDNF para P U {G) consiste de una sucesidn (finita
o infinitad Go= G, G‘.... de metas normales, una sucesidn
C‘. Cz.... de wvarlantes de clausulas de pragrama Cllamadas
clausulas de entraded de P o literales negativas sin
variables, y una sucesidn e‘. ez.... de substituciones que
satisfacen lo siguiente:

Ca) Para cada i:

Cid G,H_‘ 2z resolvente de Gi. y una cliusula de
entrada Ci'“ usando eh v Q@

4

Ciid G, as & Ligosiaki yuewale la iiteral
i i ™m P

seleccionada L.”n en Gi_ es una literal negativa
sin wvariables —IAm ¥y hay un Arbol-LSDNF con
fracaso finito para P U {« Am}. en este caso,
G es ¢ L ,...,L A ST (- a es 1la
Ll a m=4 i P Ll
substitucidn identidad y Ctu es —;Am.
(b)) Si la sucesidn Go' Gx"" de metas es finita,
entonces:
Cid la Jdltima meta es vacia, o
€Ciid la dltima meta es « L ,...,L ,...,L : L es un
1 m P m

Atomo, L'm es seleccionada y no hay Cvariantes
de) clausulas de programa en P cuya cabeza
unifique con Lm. o

€ii1d la dltima meta es « L ,....L ,...,L ; L es

i m e m

una literal negativa sin variables ﬂAm. L‘m aes



seleccionada y hay una refutacidén-LSDNF para
P U (e Am}.

Sea P un programa normal y G wuna meta normal, un
drbol—-LSDNF para P U {G) es un 4arbol que satisface lo
siguiente:

Caﬁ Cada nodo del 4rbol es una meta normal (posiblemente

vaciad.

Cb) El nodo raiz es G.

Cc) Sea « L‘.... ,Lm.....Lp Cp 2 1) un nodo interno en el

arbol y supdngase que L.m es selesccionada, entonces:
cid Lm es un Atomo ¥y, para cada {(variante ded
cliusula de programa A e Mx" T ,Mq tal que_Lm Yy
A son unificables con umg &, el nodo tiene un
hi jo « CL.‘.. - .Lm

oM,...,M L pio: 5 o gile Dy, O
i q m P

= | +4

Ciid Lm es una literal negativa sin variables -uAm ¥
hay wun &4rbol-LSDNF con fracaso finito para
P U {« Am}. en cuyo caso el dnico hijo es
<« L‘.. o 'Lm-g'l"m-u" 4 .Lp.
Cdd) Sea e L‘.... .Lm.... .Lp Cp Z 10 un nodo hoja en el
Arbol y supdngase que Lm es seleccionada, entonces:
€id Lm es un Adtomo y no hay C(variante ded clausula
de programa en P cuya cabeza unifique con Lm, o
ciid Lm es una literal neéativa. sin variables -uAm Y
hay una refutaci én-LSDNF para P U {e Am}.

Ce) Los nodos que son la cldusula vacia no tienen hi jos,

Los conceptos de derivacidn-LSDNF, refutacidn—-LSDNF y-
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drbol -LSDNF generalizan los de derilvacldn-LSD, refutacidn-LSD:
y arbol -LED. Una derivaclidn-LSDNF es jfinita si consiste de
una sucesidn finita de metas, de otro modo, es infinita. Una

derivacidn-LEDNF tiene édxito si es finlita ¥y la dvitima meta es

la meta vacia. Una derivacidn-LSEDNF fracasa si es finita y
la dltima meta no es la meta vacia. Similarmente definimos
ramasg infinlitas, é¢xito y fracaso de un drbol -LSDNF. Es claro

que una derivacldn-LEDNF con édto es una refutacidn-LSDNF y
un  Arbol -LSDNF cuyas ramas sean ramas fracaso, es un
arbol ~-LSDNF con fracaso finito.

Si una meta contiene sdlo literales negativas con
variables, entonces, debido a la condicién de seguridad, no se
puede seleccionar ninguna literal. Formalicemos esta nocidn.
Un cdmputo para P U {E es un intento de construir una
derivacidn-LSDNF para P U {(G>.

Sea P un programa normal y G una meta normal, decimos que
un cdmputo para P U {G» tropieza si en algdn punto del cdmputo
se llega a una meta gue contiene sdlo literales negativas con
variables.

Ejemplo 38. Si G es ¢ plxxd y P es cualquier programa
normal , entonces el computo para P u LG tropieza
inmediatamente.

Hay otras formas en las que puede terminar un cdmputo con
la resolucidn-LSDNF a_demds de las vya conoclidazs con la
resolucldn-LED que s=son éxito, 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 eligid es una literal negativa
L sin variables que ni tiene éxito, ni fracasa, en cuyo caso
la evaluacidn se congela porque no se reclbe respuesta acerca
de la evaluacidn de L.

Una condicidén muy fuerte para que no haya fin muerto es
que cada literal =in variables tenga édto o fracase.

Ahora daremos una condicidn bajo la que podemos estar
saguros que la rescolucidn—-LSDNF nunca tropieza.

Sea P un programa normal y G una meta normal. Decimas
que una cliusula de programa A < L.‘.. i .Ln en P es adnitida si
cada variable que ocurre en la clidusula ocurre en la cabeza A
o en una literal positiva del cuerpo Li.. § & .Ln. Decimos que
una clausula de programa es permitida si cada variable que
ocurre en la cliusula ocurre en una literal positiva del
cuer po L‘.....Ln. Sea G, <« Lz""'Ln' decimos que G es
permitida si cada variable que ocurre en G ocurre n una
literal positiva del cuerpo Li.... .L.n. Decimos que P U {G)>
es permitido si se tienen las sigulentes condiciones:

Cad) Cada clausula en P es admitida.

Cb) Cada cliusula en la definicidén de un simbolo de
predicado que ocurre en una literal positiva en el
cuerpo de G o en una literal positiva en el cuerpo
de una cliusula en P es permitida.

Cc) G es permitida.

Una meta permitida puede no tener é&éxto aunque alguna



instancia sin variable=s si lo Lenga.
Ejemplo 368. Sea P:
pC30 ¢ =wr(xD
- entonces la meta ¢« pla) tiene éxito pero ¢ plxd
tropieza.

Una meta permitida puede fracasar aunque alguna instancia
sin variables no.

Ejemplo 37. Sea P:

qglxd ¢« rixd
pCad &« pCad
Con la regla de seleccidn que toma la literal
permitida de miéds a la ilzqguierda, <« —pC0, rl{x) fracasa
mientras que &« —plad, rfad) se queda en un loop.

Una meta permitida +—L1. L.2 puede tener &éxito aunque ¢ L‘
no tenga éxito bajo ninguna regla de seleccidn:

Ejemplo 38. Sea P:

plx) & =—=s(xD

rCad
e pCxD, rCx) tiene éxito pues pasa a ¢ =00, rix vy
luego a « =Ca) y a o, pero ¢« plx) se pasa a ¢« =0
que tropieza.

Nétese que una cldusula unitaria permitida no debe tener
varlables y cada cliusula permitida es admitida. Estas
definiciones generalizan la definicidn de Clark(1978] de una
pregunta permi tida v el axi oma de cobertura de

Shepherd=zson{ 19841 . El siguiente resultado se debe a Lloyd v
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Topor y a Shepherdsonl1983].

Teorema S8. Sea P un programa normal y G una meta normal,
supdngase que P U {(G)> es permitido, entonces tenemos las
siguientes propiedades:

Cad) Ningun cdmputo para P U {G) tropieza.

Ch> Cada respuesta computada para P U {G) es  una

substitucidn bisica para G.

Las condiciones anteriores se puedsan verificar

inmediatamente pero son muy restrictivas vyva gque prohiben

cliausulas como pCx) <.

IV.1 CORRECTEZ DE LA RESOLUCION-LSDNF.

El siguiente resultado es la correctez de la regla de la
negacidn por fracaso. En preparacidn de la prueba de este
resul tado tenemos el siguiente lema debido a Clark[19781].

Lema 1. Sea P un programa normal y & una meta normal,
supdngase que la literal seleccionada en G =s positiva.

ca> Si no hay metas resolventes, entonces G es una
consecuencia ldgica de compCP).

Ch2 Si el conjunto {61""'6:-) de metas resolventes es
no vacio, entonces G «»(afh..aﬁi es una consecuencia
légica de compCP).

El siguiente resultado se debe a Clark[1978].

Teorema 57 Clorrectez de la regla de Negacidn por

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



P U {3 tiene un arbol -LSDNF con fracaso finito, entonces G es
una consecuencia ldégica de compCPD.
Demostcaci dn.

La demostracidn es por induccidn scobre el rango k
del Arbol -LSDNF con fracaso finito para P u {&>.

Sea G la meta « L‘.....Ln.

Supongamos primero que k = O, antonces el resultado
se sigue utilizando =) lema 1.

Supongamos que @)l resultado ze da para arboles—-LSEDNF
con fracaso finito de rango k. Consideremos un
Arbol -LSDNF con fracaso finito de rango k+l para P U {(G).
Llevaremos a cabo wuna induccidn secundaria sobre la
profundldad de este Arbol para llegar al resultado:

Supongamos primero que la profundidad de este

drbol es 1:

€i> =i 1la literal seleccionada en 6 es
positiva entonce=z el resultado se sigue

del lema 1Cad.
€iid =1 la literal =seleccionada Li en G es la
literal negativa sin variables 'ﬂAv Como
la profundidad es i, hay una
refutacidn-LEDNF de rango k para
P U {e Ai}' Nétese que para una meta
cuya literal seleccionada es positiva, la
meta derivada es una consecuencia ldégica

de la meta dada y la cldusula de entrada,



P es consecuencia ldégica de compC(P) y se
tiene la hipdtesis de induccidn sobre
drboles-LSDNF con fracaso finito de rango
k=1 en esta refutacidn, obtenemos que Ai
es una consecuencia ldgica de compCP).
Por lo tanto, -IBCL‘A. . -I\Ln) es también una
consecuencia ldégica de compCP>, debido a
que Ai. no tiene variables.

Ahora supongamos gque el Arbol-LSDNF de fracaso

finito para P U {3 tiene profundidad d+i.

Ci> Si 1la literal seleccionada en G es
positiva entonces el resultado se sigue
del lema 1C(b) y la segunda hipdtesis de
induccidn.

Ciid St la literal seleccionada en G es la
literal negativa sin wvariables Lt' por la
segunda hipdtesis de induccidn tenemos que
-ECL‘A. . ALi—‘ALi*‘A. 1 ALn) es una

consecuencia ldégica de compCP), por lo
tanto —ECL‘A. i A.Ln) es también una
consecuencia de compCP). ]

Corolario 8. Sea P un programa definide, si A e F"

entonces =A es una consecuencia ldédglica de compCPD.

Ahora tenemos la correctez de la resolucidn-LSDNF, este

resul tado se debe esencialmente a Clark(1978].



Teorema %58 CCorrectez de la resolucidén-LSDMNF). Sea P un
programa normal y G una meta normal, entonces cada respuesta
computada para P U (G es una respuesta correcta para
compCP) U {G>.

Demostracldn.

Sea G una meta normal q-L‘.....Lk Y ©5--.08 la
sucesidn de substituciones usada en una refutacldn—LSDNF
para P u {G>. Tenemos que demostrar que
VCCL‘IA. 5 3 ALk)el. - 9“) es una consecuencia ldgica de
compCP). El resultado se prueba por induccidén socbre la
longitud de la refutacidn—-LSDNF.

Supongamos primero que n = i. Esto significa que G
tiene la forma < L:' Consideraremos dos casos:

Cad L‘ positiva.

Entonces P tiene una cliusula unitaria de
la forma A e vy Lies = Ae‘. Como Lie; « e una
instancia de una cliusula wunitaria de P, se
sigue que Vtha) es una consecuencia légica de
P vy, entonces, de compCP).

Cbhd L’ negativa.

En este caso, !_.l no tiene variables, o es
la substitucidn identidad y el tecorema anterior
demuestra que L1 es una consecuencia ldéglca de
compCP) .,

Ahora supongamos gque el resultade se da para .

respuestas computadas que provienen de refutaciones-LSDNF



de longitud n-1. Supongamos Jque e‘. i W ,en es la
sucesidn de substituciones Iusada en la refutacidn-LSDNF
para P U {G> da longitud n. Sea l..m la literal
sel ecclonada de G. Otra vez consideraremos dos casos:

cad !_.m positiva.

Sea A ¢ H‘.. % .Hq Cqg =2 0O la primera
cliausula de entrada. Por hipdtesis de
i nduccidn

YCCL A...AL AMA...AM AL A...aAL DO ...08)
i m—4 4 q m k a n

+4
es una consecuencia légica de compCP).
Ademis, =i gq > O, VCCH’A. . ..n.Mq)el. 2 .en) es una
. consecuencia . ldgica de compCPD.
Consecuentemente, WYC Lme.r. e en) que es lo mismo
que VCAG‘. Wi 9“) » s una consecuencia ldéglca de
compCP). Si q = 0, es inmediato gue
VCLmel. - en) es consecuencla ldgica de compCPD.
Por lo tanto tenemos que VCCLl.«.. =% ALkDel. 5 % en)
es una consecuencia ldgica de compCP).
Cbd l..m negativa.

En este caso, Lm no tiene variables, o es
la substitucidn identidad y el tecrema anterior
demuestra gue Lm es una consecuencia ldgica de
compCP). Usando la hipdtesis de induccidn
tenemos que VCCL(.. - A!..k) e‘. s en) es una

consecuencia ldgica de compCP). =

Finalmente, veamos el problema de debilitar la condicidn



de seguridad sobre la seleccidn de literales. Primero
mostraremos que si se retira la condicidn de seguridad,
entonces no tenemos la correctez para la regla de negacidn por
fracaso.
Ejemplo 39. Sea P el programa normal sigulente:
p & =gl
qgled «

Si no tenemos la condicidén de segurldad se puede
seleccionar la literal —xix y obtener un "airbol -LSDNF
con fracaso finite” para P U {« pJ>. La submeta -—-qC
fratcasa porque hay una refutacidn de « qlx> en la gue x
se substituye por c. Sin embargo, =P no es una
consecuencia légica de compCP).

Es posible debilitar la condicidén de seguridad un poco y

todavia obtener resultados. Considérese la siguiente
condicidén 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 hiclieron substitucicones a ninguna
variable en la meta del nivel tope de 1l1la refutacidn
correspondiente. Si no se hizo tal substitucidn, entonces lta
submeta negativa fracasa y se procede como antes. Pero, si
se hizo una substitucldn, entonces se selecciona una literal
diferente y se retrasa la seleccidn de la submeta negativa,

esperando a que después se acoten mis de sus variables.



Alternativamente, se puesde 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
VYCAD en lugar de solo 3CA). Para esta condicidn de seguridad
deblilitada, se siguen dando' los dos tecoremas anteriores. El
Unico cambio a sus pruebas es en la prueba del teorema de la
correctez de la regla de negacidn por fracaso, en =1 lugar
donde remarcamos el uso del hecho de que A es sin variables.

La manera mis simple de implementar la condicidn de
seguridad en un sistema PROLOG es retrasar la seleccidn 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 seleccidn de las submetas y entonces no se dispone
de esta solucidn. Mis aitn todavia, la mayoria de los
sistemas PROLOG no verifican que las submetas negativas no
tengan variables cuando son llamadas, esto puede llevar a un
funcionamiento peor.

Dahlf1980] sugiere dos métcdos para no evaluar una
literal negativa con variables libres en 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 sigulente:

pCad «



qCbd <

y la meta normal ¢ =p00,qlx. Si este programa y meta

corren en un sistema PROLOG que utilice la regla de

cémputo estidndar y que no cheque gque las submetas
negativas no tengan variables al ser llamadas, entonces
dar& la respuesta "na®. De otro modo, se retrasa la

primera submeta, sSe resuelve la segunda submeta y

después la primera para dar la respuesta correcta {(xb>.

Por supuesto, el problema con esta meta particular puede

ser sol ucionado con un sistema PROLOG estindar

reordenando las submetas en la meta. Sin embargo, esto
no es el asunto.

Otra solucidn para el manejo de literales negativas con
variables, es lo que propone Kunenf{lS87al. Uno puede
construir un intérprete PROLOG modificado que maneje lo que £1
llama conjuntos elementales, es decir, combinaciones booleanas
finitas de conjuntos de la forma
{Ct.‘a'.. i .t.na') jo substitucidn) = B: con t.l.. ‘o .t.n términos.
Este intérprete podria diferir del PROLOG estindar en la forma
en que trata una meta o submeta negativa, -L, 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 unidén de una cadena de conjuntos
elementales. Si la cadena es finita, entonces la respuesta
para -l serfia el complemento de la unidn. 5l la cadena es

infinita, entonces el intérprete no para. Este intérprete



podria- calcular los conjuntos de respuesta completa para
cualquier programa Jjerarquico aunque podria carecer de la
propiedad de completez.

Ejemplo 41. Sea el programa

ACc) &

y 'la meta &« =ACD entonces la respuesta seria

{x|x = c>® = {x|x ™ c).

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
definide no afecta la correctez, pero puede Iintreducir una
forma de incompletez en la implementacidn de la resolucidn—-LSD
de respuesta correcta. Sin embargo, para programas normales,
es posible que un corte afecte la correctez.

Ejemplo 42. Considérese el programa de subconjunto:

subconjuntoCx, ¥y &« =pCx,yd

PCx,¥) & miembroCz.>, -miembroCz,yd
miembroCx,x. y) & !

miembroCx,y.z) ¢« miembroCx,z)

en donde los conjuntos se representan por listas. La

meta ¢ subconjuntoCii,2,31,[11> tiene éxito con este

programa. La razén es que el uso inseguro del corte en
la definicién de miembro produce un &rbol con fracaso
finito para & pCl[1,2,31,011) construido incorrectamente.

Por lo que la submeta negativa -p([1,2,3]1,[1]0 tiene

éxito incorrectamente.



a3

IV.2 COMPLETEZ DE LA RESOLUCION=LSDNF.

En esta seccidn, probaremos los resultados de completez
de la regla de negacidn por fracaso para programas definidos y
la resoclucidn-LSDNF para programas jerdrquicos.

El sigulente resultade se debe a Jaffar, Lassez Yy
Lloydl1983]1. La demostracidén gue mostramos a continuacidn es
mids sencilla que la original ¥ se debe a Wolfram, Maher vy
Lassez.

Teorema 59 C(Completez de la regla de Negacidn por
Fracaso). Sea P un programa definido y G una meta definida, si
G es una consecuencia ldgica de comp(P) entonces cada
arbol -LSD equitativo para P U {3 {racasa de forma finita.

Demostracidn.

Sea G la meta « Al.. .. .Aq. Supdngase que P W {(Gr
tiene un 4rbol-LSD equitativo que no fracasa de forma
finita. Probaremos gque compCP) U {BCA"A-..AAQD} tiene
un modelo.

Sea RA una rama que no fracasa en el &rbol-LSD

equitative para P U {(G>. Supdngase que RA  es
G°=G. (31. ... con umg's ei. ez. ... ¥ cliusulas de entrada
(’.‘.1. Cz" aw El primer paso es usar RA para definir una

pre—-interpretacidn J de P.
Supdngase que L es el lenguaje de primer orden para
| Se define una relacidn »* sobre =21l conjunto de todos

los términos en L como sigue. Sean = y t términos en L,
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entonces s¥t. =i hay n 21 tal que se‘...en- t.ei...en.
esto es, e‘-..o“ unifica a £ y t. ¥ e una relacidn de
equi valencia. Se define el dominio D de 1la
pre—interpretacidn J como el conjunto de todas las clases
de equivalencia de # de los términos en L. Sl s es un
término en L, se denota a la clase de equivalencia que
contiene a s por [=].

Después se dan las asignaciones a las constantes vy
simbolos funcionales en L. Si c es una constante en L,
se asigna [cl a c. St £ es un simbolo funcional n-ario
en L, se asigna a {f el mapeo de D" a D definido por
C[s‘] — .[sn]) 5 [!‘Cs‘.. .sn)J. Esto termina _la
definicidn de J.

La siguiente tarea es dar las asignaciones a los
simbolos de predicado para extender J a una
interpretacidén de compCP) U '(KA‘A. é .AAn)}- Primero se
define el conjunto Io como sigue:

Io- {pC[t.‘].. - .tt.n]D IpCt‘.. s .‘Ln) aparece en RA).
Se mostrara que Ios T:CIOD. donde T: es el mapeo asociado
a la pre-interpretacidn J. Supdngase gue
pC[t.’].. s 5 .[tnD e Io' donde pCt.‘.. G .t.n) aparsce en
alguna Gi.‘ i € w Como RA es equitativo y no fracasa,

hay una j € w tal que

pCs‘.. i@ .sn) = pCt.t,. 3 5 .tn)ei_ﬂ. . e“j
aparece en la meta Ghj y p(s‘. TR .sn) es el adtomo .
seleccionado en G“ i Supdngase que C -



P sasasl D & B yiwseB s Por la definicién de T se
1 n 1 m
sigue que - pC[r‘e“de A .[rne“jﬂ = T:CIOJ.

Se tiene:
pC[t‘I VR .[Lnlb
= pC[t.‘eiu. .. ehjl T [t,netﬂ. s e,uj])
s pctstl.. w .[anJ
= pc{slei.i'jfl] PP [Snet+j+‘}
= pctr1e,“jﬂ] — .[r“e“jﬂ]) .
asi que pCLt 1,...,[t 1) & T°CI 3. Entonces I < T°CI >.
i n P (&) (s 4 s ]
Ahora, por el tecrema 7 (Cpagina 23> hay una I tal
que IOSI e I = 'I':CI). I da las asignaciones a los
simbolos de predicado en L. Se asigna a = la relacidn

identidad sobre D.

Esto termina la definiclén de la interpretacidn I,
Junte con la relacidén identidad asignada a =, de
compCP) U {3C A{.. o~ AAq))‘. Nétese que esta
interpretacidn es claramente un modelo para la tecoria de
la igualdad. Entonces por el teorema 37 C(pagina 58>, I
Junto con la relacidn de identidad asignada a = es un
modelo de compCP) U {IAih. . .AAn))‘. =
Corolario 6. Sea P un programa definide y A B’. s1 —A

es una consecuencia lédgica de compCP) entonces A « Fr‘-
Ahora analizaremos la completez de la resolucidn—LSDNF.
Ejemplo 43. Considérese el programa:
pCxd &

qCad) <«



rcCb) «

y la meta & pCxd, —qg(x. Claramente, xb es una

respuesta correcta, sin embargo, esta respuesta nunca

puede ser computada, ni ninguna versidn mis general de
ella.

Este ejemplo ilustra claramente uno de los problemas para
obtener un resultado de completez para la resolucidn-LSEDNF.
La resclucidn-LSD da respuestas mids generales. En el ejemplo
anterior, ésta regresard la substitucidn ildentidad & para la
submeta pCxD. Lo que quisidéramos para la regla de negacidn
por fracaso es instanciar x con la substitucidn xb y asi
calcular la respuesta correcta. Sin embargo, la negacidn por
fracaso sol amente as una prueba ¥ no puede- hacer
substituciones. A menos que se presente una meta que sea la
raiz de un &4rbol-LSD con fracaso finito, no hay manera de
instanciar mias la meta para obtener dicho A&arbol. En el
ejemplo anterior, &« gixD no es la rafz de un Arbeol-L3D con
fracaso finito y la negacidn por fracaso no tiene manera de
encontrar la substitucidn apropiada x/b.

El siguiente ejsmplo ilustra otro problema para obtener
un resultado de completez para la resolucidén-LSDNF.

Ejemplo 44. Considérese el programa normal P

r «p
r e P
P &«PpP

entonces, la substitucidn ldentidad @ es una respuesta



correcta para complP) U {¢r>, pero @ no puede ser

computada.

Estos ejemplos muestran que para obtener un resultado de
completez, serd necesario imponer mis restricciones. Ahora
mostraremos que para programas jeriarquicos hay un resultado de
completez, Sin embargo, este resultado no es muy uGtil porque
la condicidn de jerarquia prohibe cualquier recursidn, aunque
todavia caracteriza a una base de datos convencional ya que:
.s= pueden tener definiciones de relaciones por un conjunto de
instancias, o por reglas generales, o por mezcla de ambos; los
componentes de una relacidn son estructuras de datos
generales, no solo cadenas y ntmeros; la notacidn clausal
cubre los papeles de lenguaje de descripcidn de datos,
lenguaje de preguntas vy lenguaje de programacidn; la
recuperacidn de informacidn no sdlo busca en un archivo sino
que incluye realmente una deduccidn computacional. Esta
condicidn 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 cliusulas si en si y solo si, y esto sédlo ocurre cuando se
define alguna. nueva relacidn en términos de relaciones ya
definidas, que es precisamente la situacidn de Jerarquia.
Para el enunciado de este resultado, necesitamos generalizar
el concepto de una regla de cédmputo.

Una regla de cdémputo segura es una funcidn del conjunto

de metas normales, ninguna de las cuales consiste solamente de



literales negativas con variables, al conjunto de literales
tal que el valor de la funcidn 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, & una meta normal, v B una
regla de cédmputo segura entdnces:

Una derivacidn-LSDNF para P LG via R es una
derivacidn-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 a5 un arbol -LSDNF para
PUJ{E en @l gque se utiliza la regla de computo R para
seleccionar literales.

Una refutacidn—LSDNF  para P u (G via R es una
refutaclidn-LEDNF para P U {(G» en la que se utiliza la regla de
cédmputo R para seleccionar literales.

Una respuesta computado—R para P U {6} es una respuesta
computada para P U (G} que proviene de una refutacidn-LSDNF
para P U {Gy via R.

Se tiene el sigulente resultado que se puede consultar en
Ehepherdson{19841].

Teorema 60. Una meta G no puede tener é&xito bajo una
regla de seleccidén y fracasar bajo otra.

Ahora podemos dar el resultado de completez para
programas Jjerarquicos, Algunas versiones de este resultado

se deben a Clark(1978] y a Shepherdsonl[1985].



Teorema @61 C(Completez de la resolucldén-LEDNF para

programas jerdrguicos). Sea P un programa normal jerarquico, G

una weta normal, ¥ R una regla de cdmputo segura. Supdngase

que P u {G>

propledades:

~—

es permitido, entonces se tienen las siguientes

Ca) El Arbol-LSDNF para P U {G) via R existe y es finito.

Cb) Si © es una respuesta correcta para compCP) U 4G ¥y ®

es una substitucidén bisica para G, entonces @ es una

respuesta computada-R para P U {&>.

Shepherdsonl{1988) define varios tipos de completez:

cad

Chd

Ccd

e-completez para G, =i para todas las
substitucliones @&, compl(P) = -G& implica que G
tiene éxito con respuesta que incluya a & (es
decir, respuesta ¢ tal que existe substitucidn
o con © = goed.

A-completez para G, si

comp{PD> = 36 implica que G tiene éxito.
-completez para G, si

compCP) = =306 implica que G fracasa.

Ademis, da el siguiente resultado:

Teorema B2. Para programas definidos la resolucidn-LSDNF

Ca) e-completa para todas las metas G tales que P U {G)

es permlitido pero no para toda G permitida.

Chd S-completa para todas las metas sinm variables pero

no para todas las metas G tales que P U {G) es
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permitido.

Cecd =-—completa para todas las metas sin variables
puramente negativas pero no para todas las metas sin
variables.

Ejemplo 485. Sea P el programa:

PCx) &
y la meta & pCx0,—qlxD.

Aqui se tiene que la meta es permitida y tiene como
respuesta correcta a @ pero la resolucidn—-LEDNF no da
respuesta ya que llega a —qCx>, donde tropieza.

Ejemplo 46. Sea P el programa:

pCad) «
pCfCad) ¢ pCfCadd
y la meta ¢ pCxD,-pCfCxD).

Aqui se tiene que P U {¢& p(x),plf{>02) es permitida
Y T pCO Al DD es verdadero ya gque
complP) = pladwplfCad), pero la resolucidn-LSEDNF se queda
en un loop.

Ejemplo 47. Sea P el programa:

P «Pp
Yy la meta <« p,—p.

Aqui se tiene que p,-p no tiene variables y es
falsa, pero la rescluclidén-LSDNF se queda en un loop.

La completez de la regla de negacidn por fracaso y la

resolucidn—LSDNF son de tal importancia que es una prioridad

urgente encontrar resultados de completez mis generales. Los
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resultados de completez mids interesantes podrian ser para
clases de programas estratificados, que incluyen estrictamente

a la clase de programas jerdrqulicos.

IV.3 RELACION CON LA SUPOSICION DEL MUNDO CERRADO.

Los siguientes resultados se deben a Shepherdson(19841.

Se puede ver que la resolucidn—LSDNF es un subsistema de
SMCCPY) asi como de compCP), aunque no es obvio inmediatamente.
Los pasos positivos en la resolucidn-LSDNF son ciertamente
inferidos del programa P, entonces también de SMCCP), pero
como la negacidn se toma como fracaso para probar puede
parecer a primera vista como si SMCCP) fuera un subsistema de
la resolucidn-LSDNF. Sin embargo la resolucidn-LSDNF
necesita para fracasar no sdlo falta de €xito sino un arbol de
evaluacidn finito que explore todos los pasos posibles vy
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
resolucidn-LSDNF que sea completa para las metas sin
variables, y si SMCCPY es consistente. En este caso SMCCPD vy
compC P2 no sélo son compatibles sino efectivamente
equivalentes.

El hecho de que compCP) y su consistencia dependan de la

manera en cdmo se escriben las cldusulas del programa, ¥y pueda
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tener efectos no deseados en el uso de definiciones
recursivas, sugiere que cuando SMCCPD y compCP) son
compatibles, la SMCCP) deberia ser wuna justificacidn mas
aceptable de la regla de la negacidn por fracaso que comp(CP),
aunque primero se debe verificar la consistencia.

Teorema 63. Sea P un pregrama normal y & L’....,Lk una
meta normal, - entonces cada respuesta computada -® para
P U {e L‘.. o 'L'k} ez tal que SMCCP) = WCL’.A. : .A.Lk)e)-

La razdén de por qué SMCCP) y compl(P) trabajan igualmente
bien aqui puede ser explicado brevemente. Los pasos
positivos en la resoluclidn-LSDNF son pasos de resolucidn que
son consecuencias vilidas solo de P. Los pasos negatlvos
basicos (es decir, los que no dependen de otros), asignan el
valor falso a =A cuando la literal =sin variables A tiene
éxito, en cuyo caso A es implicado por P, es decir —{-Ad, ¥
asigna el valor verdadero a -A cuando fracasa. Este dltimo
paso es el dnico que necesita mis que P para su justificacidn.
Si A fracasa entonces A o alguna otra literal positiva B
obtenida al aplicar pasos de unificacidn fracasa al unificarse
con una Cinstancla de) cabeza de cliausula de programa de P.
La mitad solo si de compCP) permite afirmar =A, SMCCP) también
permite afirmar —A ya que si A fracasa entonces P » A, por lo
tanto =A & ext(PD.

Teorema B64. Si para cada literal sin variables hay alguna
regla de seleccidn bajo la cual ésta fracasa o tiene éxito

bajo la resoluclidn—-LSDNF, entonces complP) es consistente y si
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SMCCP)Y es consistente, compCP) U SMCCP) es consistente,

Corolario 7. Si SMCCP) es consistente y « L tiene éxito
con L un dtomo sin variables, entonces P = L.

No podemos wver el uso de la resoluclidén-LSDNF como
aquivalente a la completacidn del programa o usar la SMCCPD,
sino sdélo como un intento incompleto para producir ambas, gue
obviamente se acercard mis a su parte comin que a alguna de
ellas. Ademas tenemos que los resul tados de la
resolucidn-LSDNF no dependen sdélo del contenido ldgice del

programa, sino también de la forma en gue estid escrito.
IV.4 RELACION CON LOS RESULTADOS ANTERICRES.

Resumiremos los resultados principales para programas
definidos. Primero necesitamos mis definiciones. La regla
de Merbrand es como sigue: si compCP) U {A» no tiene modelo de
Herbrand, o bien, si todo modelo de Herbrand de comp(P) es
modelo de =A, entonces inferir =A.

Ahora tenemos tres reglas posibles para inferir
informacidn negativa: la SMCC(P), la regla de Herbrand y la
regla de negacidn por ffacaso.

Como el operador Tp es mondtono para un programa P
definido, no sdlo tiene un minimo punto fijo mprT}). sinao
también un maximo punto fi jo MPFCTP). que es la unidn de todos
los puntos fijos (ver teorema 7, pagina 23). For. el teorema

38 (pagina 57) éste es el miximo modelo de Herbrand de
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compCP). Asi la regla de Herbrand permite inferir =A, si A
pertenece al complemento Ccon respecto a la base de Herbrand
Br) de MPFCT;J.

El conjunto de todes los dtomos sin variables que son
falsos bajo la Suposicidn del Mundo Cerrado, es decir, tales
que P = A, es el complemento de mprTPJ = T’Tw Cver teorema 2,
pidgina 16 y teorema 14, pagina 27).

Ademis tenemos gque el conjunto de las A tales gue
comp(P) = A, es el conjunto de todos los stomos que fracasan
bajo reglas de cdmputo equitativas, que a su vez coincide con
el conjunto de fracaso finlto L3D, es decir, el conjunto de
dtomos que fracasan bajo alguna regla de cémputo y también con
el complemento de Tr$m Cver teorema 28, pigina 48 y corolario
5, pagina 88D,

Asi tenemos los siguientes resultados Cver figura 9
{A e BPI—:A puede ser inferida bajo la regla de
Herbrand> = Br - MPFCT;)

{A e Br|ﬂA puede ser inferida bajo la SMC> = B, ~ T}Tm
{A = BriﬂA puede ser inferida bajo la regla de negacidn por
fracaso> = B - 1;¢w

Como T’Tm S MPFCT D ST’hn. se sigué que la SMC es la
regla mids poderosa, seguida por la regla de Herbrand, seguida, .
por la regla de negacidén por fracaso. Como I}Tm. MPFCT D ¥
T;¢m son generalmente distintos, entonces las reglas son

distintas Cver ejemplo 11, piagina 27D.
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B
P
=A inferida
T o bajo SMC
MPFCT D /
P
mpfCT D
==l P & 5

,// = T’?m

d

=A inferida
bajo la . - 3 T

regla de
=A inferida bajo

negacldn
la regla de Herbrand

por fracaso

Figura 3. Relacidn enlre las diferentes reglas.

Combinando el teorema 29 (pagina 48) y los corolariocos 5
Cpagina B88) y 8 (piagina 93) tenemos:

Teorema B83. Sea P un programa definideo y A = B’ entonces
los siguientes resultados son equivalentes:

Cad) A = Fr'

Cb) A= T’¢w.

Cc) A estid en el conjunto de fracaso finito LSD.

(d) Cada 4arbol-LSD equitativo para P U {« A> fracasa de

forma finita.

Ced) =A es una consecuencia légica de compCP).
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Combinando los teoremas U7 Cpigina 84) y B0 (pigina 93D
tenemos:

Teorema B68. Sea P un programa definido ¥y G una meta
definida entonces G es una consecuencia ldédgica de compCP) =i vy
solo si P U {G> tiene un Arbol-LSD con fracaso finito.

Para enfatizar la diferencia entre modelos Carbitrarios)
y modelos de Herbrand de compCP2> y entre T.J'm ¥ MPF‘CT’J.
Sea A = B’. entonces tenemos las sigulientes propiedades:

Cad A e MPFCTP) i y =solo si complPl) U {AY tiene un

modelo de Herbrand.

Cb) A e T;lm si y solo si camp(P) U (A tiene un modelo.

Jaffar y Stuckey sugieren que todoes los programas

“decentes™ deben satisfacer T}&w - MPFCT’D y los 1llaman

candnicos. Otra condicidn natural es que compCP) debe tener
exactamente un model o de Herbrand, e decir, que
mprT;) = MPFCT;J. El programa del ejemplo 11 Cpagina 27D

tiene esta propledad pero no es candnico.
Ejemplo 48. Sea P el programa:
P «p
es candnico pero mprT;) =0 = {pr = MPFCT;).

Un programa que satisface estas dos condiciones, es
decir, Téfm = Titm se llama determinado. Esto significa que
la negacidn por fracaso es completa con respecto a SMCCP) asi
como con respecto a compCP). Esto qulere decir no sdlo que
hay un dUnico modelo de Herbrand sino que la interseccidn de

cada modelo con la base de Herbrand esti determinada, en otras
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palabras, para cada 4tomo sin variables A se tiene que

compCP) = A o compCP) = =A.

IV.S5 OTRAS SEMANTICAS PARA LA NEGACION POR FRACASO.

Kunenl1987bl] propone otra semdntica para la negacidn por
fracaso en la que utiliza la légica tri-valuada.

Hay tres tipos de respuesta para una meta <« M:

Cad no, si 3M no es consecuencia ldgica de P
Cbhb) wna o mds substiittucionss o, si WYWo es
consecuencia de P, si M no tiene

variables, la respuesta es s{

Ced no claro, gque significa que el intgrprete no
para o que si para imprime un mensaje de
error en lugar de una solucidn.

Los problemas con la negacidn hacen claro gque la
semadntica no puede ser precisamente la semdntica estindar de
ldgica de predicados de primer orden, pero es importante que
sea declarativa, es decir, expresada en términos de nociones
légicas. El usuario deberd entender la semintica sdlo por
ldgica, no por un entendimiento detallado de la implementacidn
del intérprete. Esto es realmente el hecho clave que separa
a la programacidén 1ldégica de formas de programacidn mas
convencionales,

El requerimiento bisico de cualquier intérprete de PROLOG

debe ser la correctez, esto es, si se regresa una respuesta o
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para una pregunta ¢« M, entonces YMo ez consecuencia ldgica de
P, mientras gque si se regresa no entonces 3IM no es
consecuencia ldégica de P. Vemos la respuesta de la miquina
de no claro como una verificacidn incompleta de =1 I es
consecuencia ldgica de P o no, asf{, si un intérprete siempre
regresa no claro es trivialmente correcto (e inutild.

Se toma la aproximacidn de la l1ldégica tri-valuada, asi,
tenemcs tres valores de verdad primitivos: v, f = £
Cverdadero, falso e indefinldo) con las tablas de verdad dadas
por Kleene, tenlendo asi la descripcidn .de céomputos gue
fracasan al dar una respuesta.

Las tablas de verdad de Kleene pueden resumlirse como
sigue. Sl ¢ @s una combinacidn booleana de los dtomos v, f e
i, su valor de verdad ez v i ¥y solo =i todasz las maneras
posibles de poner v & f en las ocurrencias de { llevan al
valor v calculado en ldégica ordinaria bi-valuada; ¢ tLiene
valor f si y solo si - tlene valor », ¥ ¢ tisne valor ¢ en
cual quier otro caso.

Estos wvalores de verdad pueden ser extendidos en la
manera obvia a ldgica de predicados, penzsando en los
cuantificadores como conjunciones o disyunciones infinpitas.
Asi, Tplx) tiene valor de verdad v si y solo si hay al menos
un elemento en el dominio de discurso para el cual ¢ es w,
tiene valor f si y solo si es f para todos los elementos y es
i en cualquier otreo caso. Dae forma s}milar para

cuantificadores universales.
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Kunen{1987b) describe dos definiciones equivalentes de la
semintica formal, una basada en puntos fijos y otra via
modelos tri-valuados de compCP).

Loz modelos bi-valuados son un caso especial de los
modelos tri-valuados, entonces la semidntica es mis restrictiva
que la semintica compCP) de Clark.

Kunen{1887bl] da ejemplos de intérpretes que son correctos
pero no completos para esta semintica.

Apt, Blair y Walker(io88] consideran los modelos minimos
que son soportados, en el sentido de que cada objeto en ese
modelo es un hecho en el programa, © s la conclusidn de una
instancia sin variables de una regla cuyo cuerpo es verdadera-
en el modelo.

Se dice que una interpretacidn I de un programa P es

soportada si para cada A €I hay una cliusula A‘!— L‘.. .- .Lm
en P y una substitucidn @ tal que I = L‘e.. . & .Lme. A= A‘e. Y
cada Lie no tiene variables. As{, I es soportada si y solo

si para cada A el hay una cldusula en el conjunto de todas
las instancias sin variables de cliusulas en P con cabeza A
cuyo cuerpo es verdadero en I.

Un uso seguro de la negacidn es el sigulente: cuando sa
usa negacidén, uno se debe referir a una relacidn ya conocida.
Miés especificamente, primero se deben definir algunas
relaciones (quizis recursivamente) en términos de =s={ mismas
sin el uso de negacidn, despuds se pueden definir algunas

nuevas relaciones en términos de si mismas sin el uso de
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naegacién y en términos de las anteriores posiblemente con el
uso de la negacidn. Este proceso puede ser iterativeo. Asi
se tienen los programas estratificados.

Lo que se quiere es un medelo minimal y soportado.

Se tiene gque para P programa, I es un modelo de P si y
solo si T’CI) €1, y ademis, I es soportada si y solo si
I = T!CI).

Se define M, para programas estratificados en base a T’ y
la estratificacidén como sigue. Sea P = qu"‘u Pn tal que
una cliusula esti en P_t si y solo =i el simbolo de predicado
de su cabeza tiene nivel i, entonces se tiene:

M‘ = Tri‘rm(ﬂ)

M =T TwCM)D,
2 P, 1

M =T ToCM D
n P“ n-1

M’ = Mn
CTPTmCm se define como antes séloc que en lugar de empezar con
@ se empieza con M a hacer la iteracidnd.

Se tiene gque M’ es bﬁnto fijo de Tr y por lo tanto modelo
minimo y soportado de P, ademfs es independiente de la
estratificacidén de P.

Hay Adtomos sin variables que son verdaderos en Mr peroc no
son consecuencia ldgica de P. Un programa estratificadeo P-
tiene un uUnico modelo propuesto, llamado M’. la seméntica

propuesta por Apt, Blair y Walker[(19B8] es reducir la nocidn

de consecuencia légica de P a 1la de verdadero en Mr'
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Es importante ver que la visidn de negacidn representada
por comp(P) y M’ no coincide.

Ejemplo 49. Sea P el programa siguliente:

P «p
q &P
entonces se tiene:
compCP) = {(p & p, q & —Pr equivalente a {gq & —-pr, .
por lo tanto compCP) &= -p, mientras que Mr= {q> ¥y
entonces M’s= =-p.

Se tiene una teorfia completa ya que =i A e B’. A es
verdadero si esti en M’ y es falso si no estd en Mr' ademis no
se puede tener A falso y verdadero.

Van Gelder({isssi] presenta una nueva semiantica, la
semantica de Arbol hermético Ctight), para programas normales.
Define la negacién en programas normales como fracaso finito,
limitande las pruebas a derivaciones herméticas que define
como aquéllas que se exprezan por Aarboles en los gue ningdn
nocdo tiene un ancestro idéntico, consecuentemente muchas metas
que no fracasan en forma finlta en otras formulaciones lo
hacen en <¢sta, asi, la regla de negacidn por fracaso se
fortalece pero al costo de una ejecucién de programa mas
cuidadosa (y cara)d.

Van Gelder(1988] muestra que los programas normales con
la propiedad de tamafio de término acotado que asegura que
ningdn 4rbol de derivacidn hermética tiene un camino infinito,

¥y la propiedad de libertad de negacidn 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 semiantica de Arboles herméticos
cada elemento de BP as verdadero o falso. Tener la
hermeticidad evita pruebas redundantes mientras mantiene la
completez.

Przymusinskil1988] 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 dnico modelao
perfecto que coincide con €1 modelo MF propuesto por Apt,
Blair vy Walkerll9B81l, vy con el modelo propuesto por Van
Gelder(1988]1, ademis se tiene el siguiente resultado:

Teorema 67. Sea P estratificado ¥ Pi“"' Pn tales que
p € Pt sl ¥ solo si el nivel de p es 1, entonces un modelo de
P es perfecto si y solo si es un modelo de la circunscripcidn
con prioridad circCP; Po)"'> Ph).

No siempre se tiene un modelo perfecto, para P normal.

Przymusinskil1988] cree que la nocidn de modelo perfecto
as conceptualmente mis simple Yy  mds natural que la

circunscripcidn con prioridad.

IV.68 IMPLEMENTACION DE LA NEGACION POR FRACASO.

La implementacidn de la negacidn por fracaso que se da en
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PROLOG es la siguiente:
notCX) « X,!,fail.
noCld) e.

que tiene el Inconveniente de que no verifica =i las
literales negativas que se sjecutan no tienen variables.

Una solucidédn para hacer . esta wverificaclidn seria la
siguiente:

noCX) ¢ numerovarsC¥,0,NI>,N = 0, X,!,fail.

noCX) ¢ numerovarsCX,0,N>,N # O,escribeC’literales
negativas con variables®>,!,fail.

noCXd e

donde numerovarsCX.,0,N) indexa las wvariables 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 negacidn por fracaso suponemos que
sabemos todo acerca de cada predicado del dominio. Minker vy
Perlis[1988] dan una solucidn cuando se tienen datos
indefinidos, gque es la circunscripcidn protegida. Se quiere
usar SMC excepto para aquellos datos que se sabe gque no estin
completos, esto es, proteger los datos de la circunscripcidn.

Primero trabajan con programas gue tienen sdlo dAtomos sin
variables. Se desean programas gque contengan una forma de
valor nulo con el que no se sabe cuindo un Atomo particular es
verdadero o falso, dicho dato desconocido se conoce como
excepcional y al proceéo de representar esta situacidn como

proteccidn. Para calcular la negacidn de un dtomo, uno toma
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el dominio entero, quita aquellas constantes que satisfacen el
Adtomo positivo y también las constantes protegidas, entonces
las constantes restantes son las que se asume que satisfacen
la negacidn del Atomo.

Después consideran programas definidos permi tiendo
excepciones (datos protegidos) perco sin simbolos funclionales.
Para que su scoluclén sea equivalente a la circunscripcidn
protegida se “prepara®™ al programa aumentando proteccidn extra
que la circunscripcidén toma implicitamente.

Por dltimo dan una implementacidn en PROLOG que es la
siguiente, donde % es la nueva negacidén relativa a 1la
suposicidén del mundo cerrado protegida y E indica la excepcidn
o dato protegido:

-1‘P « P,!,fail.
-an « EP,!,.fail.

= P e
=
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V. NEGACION POR INCONSISTENCIA.

Este tipo de negacidn fue concebido por Gabbay vy
Sergot[1988]. Es introducido en PROLOG, reemplazando la
nocidén de negacidn por fracaso.

Para este tipo de negacidn se requieren dos conjuntos a
partir de los cuales se van a hacer las deducciones. El
primero (P>, es un conjunto de cldusulas de las que se van a
deducir las metas de la forma en que se hace en Programacidn
Ldégica. El segundo (N), es un conjunto de resultados no
deseados, es decir, un conjunto de metas que no se pueden
deducir de nuestro programa.

La nocidn de inconsistencia es en la gque se basa este
m&todo. Un par de conjuntos, de datos y de metas, de la
forma CP,N) es inconsistente si alguna meta n &€ N se deduce
de P, es decir, C(P,N> es inconsistente porque gqueremos que
n € N no tenga éxdto y al mismo tiempo P es tal que n tiene
éxito. El significado computacional de =G se define via la
nocidn de inconsistencia come sigue: =G se deduce de (P,N) si
y solo si, (P+G,N) es inconsistente (P+G se define como
P u {G>), La idea ldgica correspondiente es el esquema de
reduccidn al absurdo: si de P UALGy, N se deduce una
inconsistencia entonces de P y N se deduce -G.

A continuacidn desarrollaremos este método.
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V.1 NEGACION POR INCONSISTENCIA, SIN CUANTIFICADORES.

Definimos lo gue consideraremos como cliusulas y metas,
para la Negacidn por Inconsistencia.

Una meta es definida inductivamente como sigue:

1. Cualguier Adtomo sin variables e una meta.
2. =i A:""'An son metas, entonces A; Ac.oAn A Y
ﬂAi son metas.

Una cldusula es definida inductivamente como sigue:

1. Cualquier Atomo sin variables es una cliusula.
2. SiI A es una meta ¥y g un Adtomo sin variables
entonces q « A es una cliusula.

Como se podrid notar el lenguaje utilizado en PROLOG para
negacidn por inconsistencia no es el mismo gue el usual, ya
que cuando tenemos PROLOG para negacidn por fracaso no se
admi ten negaciones anidadas y aqui si.

Un programa tiene la forma (P,NJ) con P un conjunto de
cldusulas y N un conjunto de metas. El significado intuitivo
de CP,N) es que P es la informacidn positiva y N la negativa.

A continuacidn tenemos las reglas computacionales para
una meta G a partir del programa CP,N).

Primero ndétese que cualquier meta de la forma —A puede
ser escrita como —(AthA—nBj). con g, Atomo.

CP,ND7?G = 1, significa que la meta G se deduce de CP,N)

como sigue:

Ca) Para G atdmica, CP,NX?G =1, si ¥y solo si
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Cal) Ge P o

Ca2d para alguna cldusula CG « AD & P, CP,NDPA = 1.
Decimos que la meta G fracasa de una forma finita si
GeP y para cada (G « A) € P, A fracasa de una
forma finita.

Cbd CP.N)?G‘AGzA...AGn = 1 si y solo si para cada i,

CP.NZ)'?Gi = 1, Decimos que la meta fracasa de una forma

finita si para alguna i, CP.N'.’)'?'(B.l fracasa de una forma

finita.

CcD CP.N)'?'—:CAq_lah-Bj) =1 si ¥ solo =i para alguna

AesNU {Bj}. P U {qi.}.N U {Bj})?A = 1. Decimos que la

meta original fracasa de una forma finita =i la meta

presente fracasa de una forma finita.

A continuacidn tenemos el resultado de correctez para la
Negacidn por Inconsistencia, sin cuantificadores:

Teorema 68. Sea (P, N) un programa y G una meta. Sea
CCP,N> la siguiente fdérmula CCP,ND =xéix nygﬂﬂy,_
entonces CCP,N) = G =i C(P,ND?G =1, es decir, =i G tiene
éxito, entonces G es consecuencia ldégica de los datos CP,ND.

La completez para la Negacidn por Inconsistencia, sin
cuantificadores es la siguiente:

Teorema B89. Si C(P,N) = G entonces (P, M)?=—G = 1.

Ndtese que no se toma G sino —G 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 definicldn de cliusulas y metas con cuantificadores es
similar a la que tenemos sin cuantificadores excepto porque
aqui si se admiten las variables.

Cuando preguntemos por =A% vamos a suponer gque =4Ax es
igual a FseAx.

A continuacidn definiremos lo que =s la base de datos
durante el cdmputo; al principio del cdmputo la base de datos
es CP,NJ, pero durante el cdmputo se aumentan Q v M.

Una bose de datos es una cuddrupla C(P,Q,N,M donde F, Q
son conjuntos de cliusulas Cdatos positives) vy N, M son
conjuntos de metas (datos negativos). El significado ldégico
del éxito de una meta G a partir de C(P,Q,N,M> es

=3 [CVAPD) A AQ A CVASND A A-M 5 GI.

El hecho de gque una cldusula estéd en Q o M indica que
todas las substituciones & realizadas durante el cdmputo deben
ser compatibles. En la prdctica, siempre que llevemos a cabo
una substitucidn @ para igualar cabezas, debemos reemplazar Q
por Q© y M por Mo, donde 08, Me son el resultado de aplicar e
a cada variable en cada cliusula de Q yv M Es necesario,
entonces, que al principio del cdmputo tengamos variables
completamente nuevas para la meta., y variables diferentes en P
y N.

Definiremos la nocidn de tener éxito conjuntamente a

partir de varias bases de datos, es decir,
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{cpt'Qi'Ni'Ht)?Gi. m 1 tiene &#xito conjuntamente). La palabra
conjuntamente significa "bajo la misma substitucidn © de las
variables de Ql’ Hi.“' l..a razén de que nos interese el
tener éxto conjuntamente es que la base de datos cambia todo
el tiempo, y un simple cémputo en la base puede dividirse en
varlas preguntas a partir de diferentes bases de datos, pero
la substitucidén & debe permanecer igual porque debe satisfacer
la pregunta original.

Definimos la nocidn de {CPt.Ol.Ni.Hi)?Gt =1 gtienen &dxito
conjuntamente) dando las reglas de cdmputo. Asumimos que las
reglas en Pi. ¥ Ni. se escriben con diferentes variables de l;s
de Qi. y Mi. Las variables de Pt y Nl son todas diferentes. Q,L
y Hi. pueden tener variables en comdn.

Ca) Reglas de cdmputo para Atomos:

Cail) Supongamos que para alguna |§, Gj es atdmica y
hay wna substitucidn © y un 4dtomo H e Pj u Qj
tal que He = Gje. Nétese que suponemos que Pj
y Qj tienen diferentes variables. En este caso
las metas originales tienen éxito conjuntamente
si tenemos lo sigulente:

{C Pi,‘Q;e’Ni'Mte)?Gi.e .= 1 tienen éxito
conjuntamente para i#j).

Ca2) Para G’; y © como antes y para alguna
CH « O Pj U Qj tenemos He = Gje Y
{CPl.Qte.Nt.Mte)?G_‘e =1, i=3, y

C P.i ¢ Qje. Nj. MjBJ 7Co = 1 tienen éxito
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conjuntamentel.

Cbd Regla de cémputo para conjunciones: Para

Gj = Gj“a. - AGH.

éxdto conjuntamente si {n‘.:f"t.(l‘h.!‘li_.Nliii)‘?(:"rt = ) para

las metas originales tienen

i ara m=1,...,k, CP,Q.N ,MDIX?G, =1

J Yy P k T
tienen €xito conjuntamente)

Ced Regla de cémput.o para negacidn: Para
G, = «A¥ H AA¥ -a > las metas originales
3 m=4 jm n=d jn

tienen déxito conjuntamente si -CCP__..Q'_.N.‘.Mt)‘?Gi I |
para i=j, v para alguna
B = Mj__u Nj U{Ajnln-i.....k'}. tenemos que

C(P,QuU (H,_|m=1...%k> N ,MU CA |n=1...k°>27B = 1
i) Jorm : i L,

3
tienen éxito conjuntamente), donde Hj,m son Atomos vy
A:‘.n son metas.
Cdd) La lista vacia de metas, €Y, siempre tiene éxito
conjuntamente.
El resultado que se tiene acerca de la correctez es el
sigulente:
Teorema 70. Si {CPi.Qi.Ni'.Mt)‘?Gi =1 tienen éxito
conjuntamente) entonces existe una substitucidn © tal que para

cada 1

CVAPt) A AQie A CVA-NiD ~ A"Nie = Gi-e.
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V.3 NEGACION POR FRACASO COMO CASO ESPECIAL DE LA NEGACION POR
I NCONSISTENCI A.

Para distinguir si la deduccidn de una meta G a partir de
una base de datos P se lleva a cabo por medio de la negacidn
por fracaso o por medio de la negacidn por inconsistencia,
utilizaremos la siguiente notacidn:

PCTF)G para la negacidn por fracaso y

PC?IDG para la negacidn por inconsistencia.

Usaremos la notacidn P?G = 1 si el cdmputo de G a partir
de P tiene éxito de una forma finita; y P76 = 0, si el cdmputo
de G a partir de P fracasa de una forma finita. "?" puede ser
C7F) o ETIY:

Para poder tener a la negacidn por fracaso como un caso
de la negacidn por inconsistencia, primero definiremos lo gue
es un arbol de cdmputo con éxito para la negacidn por
fracaso y la negacidn por inconsistencia.

Definimos la nocidn de drbol de cdmputo con &xito para la
pregunta PC?F)G = X (X es O o 1), como sigue:

Cad Un 4rbol etiquetado tiemne la forma (T,%£,0,V), donde
CT,=,0) es un arbol {finito con nodo tope O (es
decir, WLCL=0D]. V(L) es una funcidn de etiquetado
que da valores de la forma [PCLIC?FIGCL) = XCtD1,
con PCL) una base de datos, GCLD una meta, v XCt) el

valor O o 1.

Cb) Un arbol etiquetado (T.%,0,V2 es un 4arbol con é&xdto
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para la pregunta PC?PF)G = X si y solo si se tienen
las siguientes condiciones:
Cbid VCOD = [PC?PFIG = XJ.
(b2) Sea t cualquier nodo en el Arbol tal que
VCtd = [PCLOCPRFOGLL) = XCLD], y supongamos que
GLLd = G‘Ct.)AGth.).
Entonces se da lo sigulente:
Cb2.1> XCt> = 1. En este caso t tiene
exactamente dos puntos inmediatamente

precadentes en el 4rbol, st Y sz. como

1 gue: ¢
&l.gue: F R
s s
i 2
tal que VCsi) = [PCt.DC‘?F)GtCLJ = 1] para
i=1.,2.

Cb2.2> XCt) = 0. En este caso t tiene un punto

inmediatamente precedente en el &rbol,

L
|

como sigue:

y VWsd) = [PCt.)C?F'DGiCL) =0] con i, 1 o 2.
Cb3) Sea t un nodo tal que
VCL) = [PCLOC?PFDGCLD = XCtl1].
Entonces t tiens exactamente un punto

imediatamente precedente s en el &rbol como

t
|

s

sigue:

y V(s = [PCLICPFIGCLD = 1 — XCtl).
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Cb4) Supongamos que t es un nodo con

VCLd = [PCLICPF)qg = XCt3), para q 4tomo.

Entonces se da lo siguiente:

Cb4.12 XCLD = 1 y ¢ es un punto final del
4rbol. En este caso q = PCL).

Cbd.2) XCtD = 0 y t es un punto final del
drbol. En este caso g no es cabeza de
ninguna cliusula de PCLD.

Cb4.3) XCtD) = O y ¢t no es un punto final del
drbol. Entonces para alguna m 2 1, existen
exactamente m puntos inmediatamente

precedentes s, de ¢+ en el 4arbol como

t
& ~N

S ...8
i n

sl gue:

Yy hay exactamente m cliusulas en PCtD) con
cabezas g de la forma g < Bi_. I w3,
de tal manera que para 1L = 1,...,m
VCst) = [PCtJC?F)BL = 0].

Cb4.4) XCt) =1 y t no es un punto final del
drbol. Entonces t tiene exactamente un

punto inmediatamente precedente s en el

t
|

drbol como sigue

y VCsd = [PCLOC?FOB = 1] para alguna B tal
que q « B & PCLD.

Definiremos los drboles de cdmputo para la negacidn por
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inconsistencia. La situacidn bésica del cdSmputo es
CP,NJC?IDG = X, donde P es un conjunto de clidusulas, N es un
conjunto de metas, G es una meta, y X es 1 o O. Un 4rbol con .
éxdto para una pregunta de la forma anterior es un 4rbol
etiquetado (T.%,0,¥VD) donde para cada t
VCL) = [CPCLD,NCLDDCPIDGCL) = XCtd), y se tiene lo siguiente:
C1d> VCOO = [CP,NDC?7IDG = X1.
(2 Sea ¢ un nodo en el arbol tal que
VCL) = [CPCLD ,NCLIIC?PIDGCLD = XCLD] y supongamos que
GlL) = G‘Ct)anCL). Entonces se da lo siguiente:

(2.1) XCtD) = 1. En este casoc t tiene exactamente dos

L
Vd b

s =
1 2

predecescores inmediatos como sigue:

tal que V(s,t) = [CPCL).NCt.))C?I)G,tCL) = 1] para
i=1,2.
(2.2 XCtd> = 0. En este caso t tiene un punto

inmediatamente predecesor s en el 4arbol como

sigue 1;'

s
y V(s) = [CPCL).NCL)DC?IDGtCL) =0}, con 1, 1 ©
2.
C3) Sea t un nodo tal que
VCL) = ([CPCLD NCLIDCPID-GCED = XCLd]1. Supongamos
ademis que NCf.) = (N‘.....Nm} Csi m = 0 entonces
NCtD) es vaciod, y GCLD = lk\'qA_k'ﬂ

L=a % J?l. i

Con 9 dtomo=s y =1 k®* es O o k es 0, se entiende que
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las q, © las -Bj no aparecen en GCL). Por srupuest,o

asumimos que k° + k > 0. Entonces se da un caso de

los siguientes:

(3.1 m + k = 0, es decir, NCtL) = vacfo, GCL) = Aqt.
En este caso tenemos XCtLD = O.

(3.2) XCtd) = 0. En este caso t tiene exactamente

m + k puntos inmediatamente precedentes, como

t

sigue: s bW

y se da lo siguiente:

Sea P = PCLY U 'Cq,‘_). N = N u {Bj}.

entonces VCst) = [CP.N)C'?I)NL =0}, { = 1,....,m
Ver) = [C!"’.N)C?IZ}Bj = 0}, jJ=1....k.

(3.3 XCtd> = 1. En este caso t tiene un punto

t
I

inmediatamente precedente como sigue:

con V(s) = [C(P,NDC?IDC = 11, donde P, N son
como antes y C & N.
C4) Supongamos que ¢ es un nodo tal que

VCLd = [CPCLI,NCLIDC?Idg = XCLD], con q adtomo.

Entonces se da un caso de los siguientes:

C4.1) XCtD> =1, ¥y ¢t es un punto final del A4Arbol.
Entonces q € PCt).

C4.2) XCtD) = 0, y Lt no es un punto final del Arbol.
En este caso q no es cabeza de ninguna cliusula

en PCL).
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C4.3) XCLD = 0, y L no es un punto final del Arbol.
Entonces para alguna m 2 1, hay exactamente m
puntos inmediatamente precedentes s, a t en el

drbol como sigue:

y hay exactamente m cliusulas en PCLD con
cabeza q de la forma q«B,t. 1= L.c...m
tal que para cada i,
VCsi_) = ICPCL).NCt))C?I)BL = 0].

C4.4D XCtD = 1, vy L no es un punto final del &Arbol.

Entonces t tiene un punto inmediatamente

L
|

precedente s en el arbol como sigue:

y V(=) = ([(CPCLI NCLIDC?IDB = 11 para alguna
(g « BD € PCL).

En base a estas definiclones tenemos loz sigulientes
resultados con respecto a la relacidn que existe entre
la negacidén por inconsistencia y la negaclidn por fracaso.

Tecrema 71. Sea P un conjunto de cliusulas y G una meta
sin negaciones anidadas, es decir, de la forma Aath\-lbj con
a. b.i Atomos; y las cliusulas de la forma q ¢ I\c‘.a«d"u-l::l‘i con
C.» dj. q atomos. Sea N = {q|g Atomo y PC?PF)g= 0). Entonces
para cualquier G =in negaciones anidadas, se tiene:

PC?FOG =‘1 sl ¥y solo si CP,NDC?IDG = 1.
Teorema 72. Sea P cualquier base de datos. Sea

L = {y|PC?F)y = 0). Supongamos que P es tal que toda meta
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tiene éxito o fracasa. Entonces para toda G:
PC?FOG = 1 si y solo =i CP,LOC?IDG = 1.

Debido a estos resultados, tenemos a la negacidn por
fracaso como un caso particular de la negacldn por
inconsistencia, de hecho si nuestro sistema de prueba de
tecremas es completo, es decir, toda meta tiene éxito o
fracasa, entonces la negacidn por fracaso es realmente la
negacidn clidsica ya que es igual a la negacidn por

lnconsistencia.

V. 4 EJEMPLOS.

A continuacidn expondremos algunos ejemplos para que se
vea MmAsS claramente la mecanica de la negacidn por
inconsistencia.

Ejemplo 50. Considérese la base de datos siguiente:

A v B, R « A, R « B.

Clertamente 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 negacidn por inconsistencia
podriamos definir a P ¥y N como sigue:

P =<(R « A, R « B) Yy N = {=A ~ =B>.

Entonces si preguntamos R, lo tenemos que deducir
directamente de P, lo cual no es posible, si preguntamos por
-k, entonces tenemos:

P = <R « A, R « B, —-R> Y N = {(=A A~ —B>,
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con la pregunta 7P7(=A A =B). No podemos formalmente escribir
negaciones de dtomos en los datos P, entonces se entiende
R &« P como "aumenta R a N”. As{, debemoz checar las metas
A A =B, ¥ R de la base de datos CPz.Nz). con Pz = P, ¥y
Nz = N U {R>». Queremos checar =A A =B, y R como metas,
porque si tiene dxito un elemento de Nz entonces tenemos
inconsistencia. Asi la meta original —R tiene é&dto. Si
ninguno tiene é&xito, entonces —R fracasa.

Cad La meta R fracasa por la misma razén que antes, ya

que no se utiliza Nz.

Cb) Para checar la meta -A A —B, checamos dos cdmputos:

Cbl) Sumar A a la base de datos P, y checar !‘«I2 como
metas.

C(b2) Sumar B a la base de datos P, y checar Nz comno
metas.

Como los dos casos son simétrlcos trataremos soclo

uno. Checaremos Pzdrs {Re A, R e« B, A, Nz= {=A A =B, R>.

El sistema no es consistente, porque R e Nz tiene

éxito a partir de qu.

As{ tenemos que —R tiene éxito a partir de C(P,N). Esto
significa que aunque no podemos derivar R de la base de datos,
podemos derivar -—R.

Ejemplo J1. Ahora veamos un ejemplo con cuantificadores,
tomando CP,O,N, @ como sigue: P = (A & CACARDAmACXDDY ¥y
N = (ACadAACDB)Y. La meta serd ACyd. Q = M es vacio.

Paso {. Unificar para tener la nuava submeta:
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CACadA=ACYD2. Esta submeta tiene éxito si la siguiente base
de datos es inconsistente: CP*' Q% s N" s M" D, con

P'= {ACxD & —CACadAmACDD)Y, Q"= CACad>, N*= CACadAACDDY, ¥

M®*= CACyD>.

Paso &, Para checar la consistencia, tratamos cada
elemento de N vy M’ como una meta. Ahora supongamos gque
tratamos ACy) como meta. ACYD) se unifica con ACaY  Q°, es

decir, la meta original tiene éxito con y = a.

V.5 VENTAJAS Y DESVENTAJAS.

1> La negacldn por inconsistencia permite
Cefectivamentel poner hechos negativeos y reglas negativas en
la base de datos, con un ndmero arbitrario de negaciones
anidadas. Esto es wuna gran ventaja sobre las otras
negaciones.

C2) La negacidn por inconsistencia siempre es ldgicamente
vilida. Esto significa gque no depende de las instancias, ni
del orden de las cliausulas 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
negacidn por fracaso.

(3) Cuando una meta de la forma —GC(x) tiene éxito, con =
como negacldn por 1nconsistencia, el cdmputo satisfactorio
produce una substitucidn © para x tal que =G(x08 tiene &xdto.

C4) La negacidn por inconsistencia contiene a la negacidn
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por fracaso como un caso especial en el caso en que la
negacidn por fracaso funcione bien ldégicamente.

(% Una desventaja de la negacidn por inconsistencia es
que no es eficliente computacionalmente como la negacidn por

fracaso.

Se revisd la bibliografia posterior a la publicacidn de.
Gabbay y Sergoti{iog8)]l y solamente Shepherdson{iogs] la
menciona al decir que no va a tratar a la Negacidn por
Inconsistencia en su trabajo.

Gabbay y Sergotl[i988) prometen un segundo articglo can
respecto a este tema, en donde trataran la implementacidn de
una parte de la Negacldn por Inconsistencia, pero hasta ahora
no ha aparecido esta publicacidn.

Nos parece que este método se deberia implementar ya que
hace lo que ningdn otro: aumenta efectivamente informacidn
negativa al programa y es compatible con la negacidn ldgilca.

Ademids incluye a la Negacidn por Fracaso.
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VI. CONCLUSIONES.

Después de haber hecho un estudioc general del problema de
la negacidn en Programacidn, Légica nos damos cuenta de que lo
més importante es gque sepamos qué queremos declr con no.

Tenemos dos formas de dar su slgnificado a no, la primera
consiste en dar suposiciones extra-ldgicas gqgue permitan
deducir conocimientos negados aungque originalmente no sea
posible; la segunda es utilizar la ldgica de primer orden
usual, es decir, deducir el conocimiento que sea consecuencia
ldgica de nuestro programa, como los programas normales tlenen
come modelo a la base de Herbrand entonces ningdn conocimisnto
negativo es consecuencia ldégica de ellos, por lo tanto, si
queremos inferir negaciones de nuestros programas tenemos que
ampliar los tipos de fdrmulas posibles que se puedan incluir
en ellos.

La primera forma de dar significado a la negacidn incluye
a la Suposicidn del Mundo Cerrado, la Completacidn de un
Programa, la Circunscripcidn, la Suposicidn del Mundo Cerrado
Generalizada, la Regla de Herbrand y la regla de Negacidn por
Fracaso.

La Suposicidn del Mundo Cerradeo supone que sabemos todo,
que no hay amblgfedades, es decir, conccimienteo indefinido
acerca de Atomos sin variables y es tal que no existe un
procedimiento de prueba general para ella. Cuando aplicamos

la resolucidn-LSDNF a programas definidos, y tenemos é&éxito
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entonces lo gque deducimozs es inferido de la Suposicidn del.
Mundc Cerrado aplicada al programa en cuestidn. Esta
suposicidén extra-ldgica plde mucho y siempre que se ténga un
programa que no tenga un mc}olo minimo, sino sclamente modelos
minimales, la Suposicidén del Mundo Cerrade va a ser
inconsistente y entonces no nos va a decir mucho ya que todo
serd valido.

La Completacidn de un programa estd muy relaclonada con
la forma en que se escribe el programa, depende de la eleccidn
de las cabezas, no sélo del significado ldégico. Cuando se
tienen definiciones de simbolos de predicados mutuamente
recursivas no se entiende su significado, ya gque la
Completacidn de un programa mids bien nos dice que nuestros si
son si de definiciones, es decir, en realidad son si y solo st
aungue no se escriban como tales y es 1ildgico es;:rlbir
definiciones mutuamente recursivas. La Completacidn de un
programa estd muy vinculada con la resolucldn-LSDNF, ya que
esta dltima es correcta con respecto a la Completacidn aunque
no siempre sea completa. Para programas estratificados
siempre se va a tener a la Completacidn consistente ya que
aqui la definicidn de cada simbolo de predicado sdélo utiliza
negati vamente lo que ya esta total mente definido ¥
afirmativamente lo que se esti definiendo.

La Circunscripcidén es una forma mids adaptable a las
necesidades de una determinada aplicacidn ya gque no exige el

conocimiento total de lo que es verdadero en el sistema, si
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circunscribimos todos los predicadoz cbtenemos la Suposicidn
del Mundo Cerrado y si tenemos un programa estratificado y
hacemos la circunscripeidn con prioridad en base a la funcidn
de nivel entonces obtenemos la Completacidn. El problema de
la Circunscripcidn es que obtenemos un enunclado de segundo
orden. Es mds ficil trabajar con los modelos ya que deben de
minimizar los simbolos de predicados que queramos y con el
orden indicado en el caso de la circunscripcidén con prioridad.

La Suposicidn del Mundo Cerrado Generalizada mejora a la
Suposicidn del Mundo Cerrado, ya que no es inconsistente en el
caso de no tener modelos minimos, sdlo gque ne slempre se
obtiene respuesta cuando tenemos conflictos entre los modelos
minimales.

La regla de la Negacidn por Fracaso es mis computacional
‘gque ldédgica ya que se basa en el fracaso finito, aunque tiene
la ventaja de que es muy facil de implementar y de entender.

Todas estas suposiclones extra-ldgicas son razonamientos
no—-mondtonos, lo que complica su estudio.

En el segundo aspecto, es decir, cuando aumentamos tipos
de férmulas dentro del programa provocando que al utilizar la
légica de primer orden usual obtengamos conocimiento negado,
se encuentra la Negacidn por Inconsistencia en donde se
admiten fdérmulas con negaciones anidadas ademds de tener un
conjunto de metas que no son vilidas, es decir, cliausufas que
son disyunciones de literales negativas. Hay que tener claro

que hay una gran diferencia entre esta negacidn y las
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anteriocres, ya que aqui no estoy agregando conocimientos y en
las antericres s=i. En e=ta forma el razonamiento es
mondtono.

Dentro de todas estas formas de enten;!er la negacidn,
la que se ha implementado es la regla de la Negacidn por
Fracaso por medio-de la resolucidn-LSDNF y se ha planteado la
implementacidén de la Negacidn por Inconsistencia.

En la resolucidn-LSDNF el orden de los predicados en
metas y procedimlentoz influye en la eficiencia pero no tiene
significado légico, ademis sélo la literal distinguida de cada
cliusula, la cabeza, es un candidato de unificacidn con la
submeta, aqui se ve muy claro que la forma de escribir el
programa influye en la regla de la Negacidn por Fracaso. La
resolucidén-LSDNF y en general la regla de Negacidn por Fracaso
tiene la desventaja de no dar respuestas a las literales
negativas, va que solamente admite literales negativas sin
variables checando =i tienen éxito o fracasan en el =sistema,
otra desventaja es la de que s3dlo se elije un 4rbol de
deduccidn y entonces =] sistema no es completo. Su gran
ventaja ez que es muy ficil de implementar y es lo gque se
utiliza en PROLOG.

La Negacidn por Inconsistencia si{ da valores a variables
de literales negativas, aunque su implementacidn es mis
complicada y costosa. Incluye a la Negacidn por Fracaso.

El rumbo que ha tomado la investigacidn en este campo

. estid muy relacionado con la Negacidn por Fracaso ya que se ha



133

estudiado su significado ldégico, se ha tratado de mejorar
dando respuestas a literales negativas con variables, =se ha
buscado la manera de tener la condicidn de seguridrad. as
decir, gue no se evalden literales negativas con variable=s, se
han investigado formas de cortar los loops que pudieran dar un
procedimiento de evaluacidn de preguntas mis completo y con un
significado ldégico més claro, se han estudiado los programas
estratificados que son los programas para los que la
Completacidn es consistente.

En resumen, hay que estar conscientes de lo que se esta
diciendo al escribir un programa ldgico y asegurarnos que el
sistema funciona de acuerdo a nuestra concepcidn del problema
que se esti resolviéndo. No ez que un tipo de n#gacldn sea
mejor que otro, sino que cada uno se adecda a diferentes
necesidades y lo que es mis importante de entender es que la
negacidn en Programacidn Ldégica por lo general aumenta

significado al programa ldégico.
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