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Inference de non-terminaison pour les pro-
grammes logiques avec contraintes
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RESUME.L'analyse de terminaison des programmes logiques a été sujette a une recherche in-
tensive durant les deux derniéres décennies. La majorité des travaux s’'est intéressée a la termi-
naison universelle gauche d’'une classe donnée de requétes, c'est-a-dire au fait que toutes les
dérivations des requétes de cette classe produites par un moteur Prolog sont finies. En revanche,
I'étude du problémelual: la non-terminaison par rapport a la regle de sélection gaudtes,
I'existence d’une requéte dans une classe donnée qui admet une dérivation gauche infinie, a fait
I'objet de peu d’articles. Dans ce papier, nous étudions la non-terminaison dans le contexte de
la programmation logique avec contraintes. Nous reformulons, dans ce cadre plus abstrait, les
concepts que nous avions définis pour la programmation logique, ce qui nous donne des cri-
teres nécessaires et suffisants exprimés de fagon logique ainsi que des preuves plus simples. Par
ailleurs, en reconsidérant nos travaux précédents, nous démontrons que dans un certain sens,
nous détenions déja le meilleur critére syntaxique dans le cas de la programmation logique.
Enfin, nous décrivons un ensemble d’'algorithmes corrects pour 'inférence de non-terminaison
des programmes CLP.

ABSTRACTTermination has been a subject of intensive research in the logic programming com-
munity for the last two decades. Most works deal with proving universal left termination of a
given class of queries.e. finiteness of all the possible derivations produced by a Prolog en-
gine from any query in that class. In contrast, the study ofdih&l problem: non-termination
relativement a the left selection ruie the existence of one query in a given class of queries
which admits an infinite left derivation, has given rise to only a few papers. In this article,
we study non-termination in the more general constraint logic programming framework. We
rephrase our previous logic programming approach into this more abstract setting, which leads
a necessary and sufficient criteria expressed in a logical way and simpler proofs, as expected.
Also, by reconsidering our previous work, we now prove that in some sense, we already had
the best syntactic criterion for logic programming. Last but not least, we offer a set of correct
algorithms for inferring non-termination for CLP.

MOTS-CLES programmation logique avec contraintes, analyse statique, non-terminaison
KEYWORDSconstraint logic programming, static analysis, non-termination
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1. Introduction

L'analyse de terminaison des programmes logiques a été sujette a une recherche
intensive durant les deux derniéres décennies, voir [De 94]. Une étude plus récente du
sujet et son extension a la programmation logique avec contraintes [JAF 87, JAF 98]
est effectuée dans [MES 03]. La majorité des travaux s’est intéressée a la terminai-
son universelle gauche d’'une classe donnée de requétes, c’est-a-dire au fait que toutes
les dérivations des requétes de cette classe produites par un moteur Prolog sont fi-
nies. Certains de ces travaux, par exemple [MES 96, GEN 01, MES 01], considérent
le problemenverseconsistant a inférer des classes de requétes pour lesquelles la ter-
minaison universelle gauche est assurée.

En revanche, I'étude du probléndeal : la non-terminaison par rapport a la régle
de sélection gauchég I'existence d’'une requéte dans une classe donnée qui admet
une dérivation gauche infinie, a fait I'objet de peu d'articles, par exemple [De 89,
De 90]. Récemment, nous avons nous aussi étudié ce probléme dans le cadre de la
programmation logique [MES 02], ou nous avons proposé une analyse permettantI'in-
férence de non-terminaison.

Dans ce papier, nous étudions la non-terminaison dans le contexte de la program-
mation logique avec contraintes. Nous reformulons, dans ce cadre plus abstrait, les
concepts que nous avions définis pour la programmation logique, ce qui nous donne
des critéres nécessaires et suffisants exprimés de fagon logique ainsi que des preuves
plus simples. Par ailleurs, en reconsidérant nos travaux précédents, nous démontrons
gque dans un certain sens, nous détenions déja le meilleur critére syntaxique dans le
cas de la programmation logique. Enfin, nous décrivons un ensemble d'algorithmes
corrects pour I'inférence de non-terminaison des programmes CLP. Notre analyse est
complétement implantée

Le papier est organisé de la facon suivante. Aprés les préliminaires de la section 2,
nous décrivons, dans la section 3, des propriétés de base concernant la non-terminaison
de programmes logiques avec contraintes. L'arsenal technique sous-jascent a notre
approche est présenté dans les sections 4 et 5. Enfin, la section 6 conclut I'article.

2. Préliminaires

Nous rappelons au lecteur quelques définitions de base concernant la programma-

tion logique avec contraintes, voir [JAF 98] pour plus de détails.

2.1. Domaines de contraintes

Nous considérons un langage de programmation logique avec contrainte%) CLP(
basé sur le domaine de contrainfes= (¢, L¢, De, ¢, solvc).

1.http ://wuw.univ-reunion.fr/~gcc/
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Yc estlasignaturedu domaine de contraintes, c’est-a-dire un coyple I1¢) ou
F¢ est un ensemble de symboles de fonctiond eest un ensemble de symboles de
prédicats. La classe de contraintés est un ensemble dg.-formules du premier
ordre. Ledomaine of calculD. est uneX¢-structure qui est I'interprétation désirée
des contraintes €D est ledomainedeD.. Lathéorie des contrainte®: est uneX.-
théorie qui décrit la sémantique logique des contraintes. On supposé egialéal
i.e. le solveur de contraintessolve, est une fonction calculable qui assoeigie ou
false a chaque formule d€. ce qui indique si la formule est satisfiable ou pas.

On convient que le symbole de prédieaest un élément dE¢ et gu'il est inter-
prété comme l'identité dan®.. Une contrainte primitiveest soit la contrainte tou-
jours satisfiablérue, soit la contrainte insatisfiabjfalse ou alors est de la forme(#)
olp € Il; ett est une séquence finie de termesiige On suppose quéc contient
toutes les contraintes primitives et que cet ensemble est clos par renommage de va-
riable, quantification existentielle et conjonction.

On suppose qu®. et7c correspondensur L i.e.

— D¢ est un modeéle dé.: et
— pour toute contrainte € L¢, D¢ = 3e si et seulement sle = Je.

De plus, on suppose qu& estcomplet pour la satisfactiopar rapport aC¢ i.e.
pour toute contrainte € L¢, ou bien7: = Jc ou bien7z = —dc. On suppose
également que la théorie et le solvataccordentdans le sens ou pour toute L,
solve(c) = true si et seulement s¥z = Jc. Par conséquent, comnie; et 7¢
correspondent suf¢, on a, pour tout € L, solve(c) = true Si et seulement si
Dc |: Je.

Unevaluationest une fonction qui associe a toute variable une valeupdeOn
écritOo (au lieu des(O)) pour dénoter le résultat de I'application d’une valuaton
a un objetO. Si ¢ est une contrainte, on éc: = c si pour toute valuatiow, co
est vraie dan®¢ i.e. D¢ =, ¢. Donc,De [ c estla méme chose qu#: | Ve. Les
valuations sont dénotées parn, 0, ... dans la suite de ce papier.

Exemple 1 (Ry;,) Le domaine de contrainte®;;,, a <, <, =, > et> pour symboles

de prédicats;+, —, *, / pour symboles de fonctions et les séquences de chiffres (avec
éventuellement un point décimal) pour symboles de constantes. Seules les contraintes
linéaires sont admises. Le domaine de calcul est une structure dont I'ensemble des
nombres réels est le domaine et dont les symboles de fonctions et de prédicats sont
interprétés par les fonctions et relations usuelles sur les réels. La th&arje est

celle décrite dans [SHO 67]. Un solveur de contraintes pRu, renvoyant soitrue
soitfalse est décrit dans [REF 96].

Exemple 2 (Programmation Logique) Le domaine de contrainte$erm a comme
symbole de prédicat le symbote et comme symboles de fonctions les chaines de
caractéres alphanumériques. Le domaine de calcul'elen est 'ensemble desrbres
finis (ou, de fagon équivalente, des termes firid}e, tandis que la théori€@ ..., est



4 JFPLC 2004.

la théorie égalitaire de Clark [CLA 78]. L'interprétation d’'une constante est un arbre
avec un seul nceud étiqueté par la constante. L'interprétation d’'un symbole de fonction
n-aire f est la fonctionf ... : Tree™ — Tree associant aux arbre$y, ..., T, un
nouvel arbre dont la racine, étiquetée pdr a pour filsTy, ..., T,,. Un solveur de
contraintes renvoyant sottrue soit false est fourni par I'algorithme dinification
CLP(Term) coincide alors avec la programmation logique.

2.2. Sémantique opérationnelle

La signature servant a écrire les programmes et requétes considékgs est
(Fr,II) avecFy, = Fg etIly, := Ilc UII; oull}, 'ensemble des symboles de
prédicats pouvant étre définis dans les programmes, est disjolit.d®n suppose
gue chaque symbole de prédigadell;, a une arité unique dénotée pafity(p).

Un atomea la formep(f) olip € 11}, arity(p) = n ett est une séquence de
termes dex . Un programmede CLP() est un ensemble fini de régles. Urigle
a la formep(z) «— co qi(41),--,q(gn) OUD, q1, ..., g, SONt des symboles de
prédicats dél , ¢ est une conjonction finie de contraintes primitives g§1, ..., ¥x
sont des séquences disjointes de variables distinctes. &iesi, la conjonction de
toutes les contraintes, unifications comprises. téngiétea la forme(Q | d) ou @ est
une séquence finie d’atomesdeest une conjonction finie de contraintes primitives.
Lorsque(@ contient exactement un atome, la requéte estatiienique La séquence
vide d’atomes est dénotée par L'ensemble des variables apparaissant dans un objet
syntaxique est dénoté paur(O).

Les exemples de ce papier utilisent les langages RILR) et CLP(Term). Les
exemples de programmes et de requétes sont rédigés en policeier. Les va-
riables apparaissant dans les programmes et les requétes commencent par une majus-
cule, [Head| Tail] dénote une liste dont la téte eBead et la queue esfail, et ]
dénote la liste vide.

On considére la sémantique opérationnelle suivante définie en termésion
gauched’une requéte en une autre requéte. Gdif), Q | d) une requéte etune régle.
Soitr’ := p(Z) « coB une variante de variable disjointe dép(t), Q | d) et telle que
solve(Z =t AcAd) =true (OUZF = £ dénote la contrainte; =t A--- Az, =t,
aveci := x1,...,x, ett :=t,...,t,). Alors,

(p(£).Q|d)=(B,Q|Z=1AcAd)

est unpas de dérivation gauchevecr’ commeregle d’entréeOn écritS :} S’ pour

résumer un nombre fini( 0) de pas de dérivation gauche 8&1.5” ou chaque régle
d’entrée est une variante d'une régle @eSoit S, une requéte. Une séquence maxi-
maleSy, = S; = - - - de pas de dérivation gauche est appeigvation gauchele

T T

1 2
P U{Sp} siry, 2, ... sont des régles dB et si la condition destandardisatiorest
vérifiée,i.e. chaque regle d’entrée utilisée est variable disjointe de la requéte initiale
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So et des regles d’entrée utilisées lors des pas de dérivation antérieurs. Une dérivation
gauche finie se termine soit par une requéte de la fdftel) avec7; = 3d (dans

ce cas, c'est une dérivation gauag réussij ou par une requéte de la forn\@ | d)

avecQ # Oou7; = —3d (dans ce cas, c’est une dérivation gaugbeéchoug On

dit que Sy boucle a gauchear rapport & s'il existe une dérivation gauche infinie de

PU {So}

2.3. Les dépliages binaires d’un programme CL&Y

On dit queH «+ c o B est unerégle binairesi B contient au plus un atome. Un
programme binairest un ensemble fini de reégles binaires.

Voici a présent les idées principales sous-jascentes au concegiptiages bi-
naires [GAB 94] d’'un programme (ces idées sont tirées de [COD 99].) Cette tech-
nigue transforme un programnie en un ensemble éventuellement infini de régles
binaires. De fagon intuitive, chaque regle binaire généfée- ¢ - B spécifie que,
par rapport au programme originBl un appel § H | d) (ou a l'une de ses instances)
mene nécessairement & un appéBd c A d) (ou a l'instance correspondante)si d
est satisfiable.

De facon plus précise, saoft une requéte atomique. Alors, la requéte atomique
(A|d) est unappeldans une dérivation gauche @eU {S} si S:;><A, Qld). On

dénote parcallisp(S) I'ensemble des appels qui apparaissent dans les dérivations
gauches de” U {S}. La spécialisation aux modeles d’appels de la sémantique in-
dépendante des buts dans le cas de la régle de sélection gauche-droite est donnée par
le point fixe d'un opérateLiFfj sur le domaine des regles binaires considérées modulo

le renommage de variables. Dans la définition ci-dessaudénote I'ensemble des

régles binaires de la formg#) «— & = § o p(§) pour toutp € II; et 3y c dénote

la projection d’'une contraintesur 'ensemble des variabl&s De plus, étant donnés

les atomest := p(t) et A’ := p(t'), A = A’ représente la contrainte= t'.

TH(X) = {H—coB|H—coBeP, Dcl3,B=0}U
TIZHHCQOBl,...,BmEP,iE[l,m]
(Hj — ¢; o0)!Z] € X, renommé, var. disj. de
H; <« ¢; B € X Uid, renommé, var. disj. de
H—coB i<m=B#0O

¢ = 3var(m,B)[co A ji\l(cj N{Bj = H;})]
'Dc'zac

Ses puissances sont définies de fagcon usuelle. On peut montrer que le plus petit point
fixe de cet opérateur monotone existe toujours et on pose

bin_unf(P) := lfp(Tg).
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Alors, les appels qui apparaissent dans les dérivations gaucties {8}, avecS :=
(p(t) | d), peuvent étre caractérisés comme suit :

p(t") « co B € bin_unf(P)
callsp(S) = {(B AcAd) De 3 =7 Acnd)
C’est cette derniére propriété qui fut 'une des principales motivations initiales de
la sémantique abstraite proposée pour optimiser les programmes logiques. De fagon
similaire, bin_unf(P) donne une représentation indépendante des buts des modéles
de succes d@.

Il est possible d’extraire encore plus d’information des dépliages binaires d’un pro-
grammeP : la terminaison universelle gauche d’'une requéte atomitjper rapport
P est identique a la terminaison universelle gauché ger rapport &in_unf (P).
On peut noter que la regle de sélection n'a pas d’importance lorsqu’on a affaire a un
programme binaire et a une requéte atomique car toutes les requétes dérivées n’ont
alors, au plus, qu'un atome. Le résultat suivant est au cceur de I'approche de Codish
concernant la terminaison [COD 99] :

Théoreme 1 (Observation de la terminaison)Soit P un programmeCLP(C) et S
une requéte atomique. AlorS,boucle a gauche par rapport B si et seulement s§
boucle par rapport &in_unf (P).

On peut noter quéin_unf(P) est un ensemble de régles binaires qui peut étre in-
fini. C’est pourquoi, dans les algorithmes de la section 5, nous calculons seulement
les max premiéres itérations dﬁg ol max est un parametre de I'analyse. Comme
conséquence immédiate du théoréme 1 que nous utilisons fréquemment dans nos
preuves, supposons que nous détectionssjoeucle par rapport a un sous-ensemble
deTﬁ 1 i, aveci € N. Alors, S boucle par rapport &n_unf(P), doncS boucle a
gauche par rapportA.

Exemple 3 Considérons ce programnieéde CLP(Term) (voir [LLO 87], p. 56-58) :

r1:=q(X1,X2) «— X3 =aAXy=bolO
T 1= p(Xl,Xg) — Xq :XQOD
Ty = p(Xl,Xg) — Y1:ZQ/\Y2:X2/\Z]_:X1 OP(Yl,Yg),q(Zi7ZQ)

Soitcy, ¢ etes les contraintes deq, o etrs, respectivement. Les dépliages binaires
deP sont:

TE10 = @
Tp11l = {ri,re.p(@n,2) — czop(yr,y2)} UTE 10
T5T2 = {p(z1,22) — a1 =aAx2 =bo0,
p(x1, 2)4—331:zleQ:ZQOq(zl,ZQ)}UTng
TgTi} = {p(x1,22) — a1 =21 AT2a =bA 290 = a0 q(21,22),
p(x1, Q)HxQZZQOq(zl,Zg)}UTgTQ
TgTZl = {p(zl,xg)ngzb/\zg:aoq(zl,ZQ)}UTgT?)

Tg 15 = Tg 14 = bin_unf(P)
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2.4. Terminologie

Dans cet article, nous présentons un algorithme qui infére un ensemble fini de re-
quétes atomiques qui bouclent a gauche a partir du code de n'importe quel programme
P de CLP(). Dans un premier temps, notre algorithme calcule un sous-ensemble fini
debin_unf(P), puis il travaille sur ce sous-ensemble uniquement. Pour cette raison,
et pour simplifier notre exposé, nous décrivons ci-apres des résultats théoriques qui
concernent seulement des requétes atomiques et des régles binaires. Néanmoins, ces
résultats peuvent étre facilement étendus a toute forme de requéte ou de régle. Par
conséquent, dans la suite de ce papier jusqu’a la section Fegagtenous enten-
donsrequéte atomiqugparreglenous entendon®gle binaireet parprogrammenous
entendongrogramme binaireDe plus, comme mentionné ci-dessus, la régle de sélec-
tion est sans importance lorsqu’on a affaire a un programme binaire et a une requéte
atomique, ce qui nous conduit a simplement écpias de dérivationdérivation et
bouclesans mentionner de régle de sélection particuliére.

3. Inférence de boucles en présence de contraintes

En programmation logique, le test de subsumption fournit un moyen simple pour
inférer des requétes qui bouclent : si, dans un programme lodhjukeexiste une
réglep(t) «— p(t') telle quep(t’) est plus générale qu&t), alors la requéte(t)
boucle par rapport . Dans cette section, nhous étendons ce résultat aux programmes
logiques avec contraintes. Dans un premier temps, nous généralisons la relation “est
plus général que” :

Définition 1 (Plus général que)Soit S := (p(t) |d) et S’ := (p(¥')|d’) deux re-
quétes.S’ estplus générale qus si {p(t)n | D¢ =, d} C {p(¥')n | Dc =, d'}.

Exemple 4 Supposons qué = Term. SoitS := (p(X)|X=£(£(Y))) et S’ =
(p(X) | X = £(Y)). Alors, comme

{p(X)n | Dc b=y (X = F(FY)))} € {p(X)n | De b=y (X = f(Y))}

S’ est plus générale qug.

Théoreme 2 (Lifting) Considérons un pas de dérivatigh—> S;, une requétes’

plus générale qué et une variante”’ de r variable disjointe deS’. Alors, il existe
une requéteS; qui est plus générale qus, et telle queS’ = S] avecr’ comme
.

regle d’entrée.

De ce théoreme, nous déduisons deux corollaires qui peuvent étre utilisés pour
inférer des requétes qui bouclent juste a partir du code d’'un programme&CLP(
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Corollaire 1 Soitr := p(Z) < cop(y) une regle telle qu®. = Je. Si(p(y) | ¢) est
plus générale quép(z) | ¢) alors (p(Z) | ¢) boucle par rapport &r}.

Corollaire 2 Soitr := p(Z) <« ¢ q(g) une régle d'un programmé. Si{q(7) | ¢)
boucle par rapport & alors (p(Z) | ¢) boucle par rapport aP.

Exemple 5 Considérons le programnPPEND de CLP(Term) :

Xy = H N Xo :X3<>|:’
Xl = [A'Yl] A X2 = Y2 AN X3 = [A|Y3]<>
append(Y;, Ys,Y3)

r1 := append(Xy,Xs,X3) <«
ro := append(Xy,Xs,X3) <«
En notantc, la contrainte de la régle, on aD e, = Jeo. De plus, la requéte
(append(Yy, Yo, Y3) | co) est plus générale que la requétgppend(Xs, X, X3) | o).
Donc, d’apres le corollaire 1{append(Xy, Xo, X3) | c2) boucle par rapport &{rs},
donc par rapport aAPPEND. Par conséquent, il existe une dérivation infigiele
APPEND U {(append(Xi, Xo,X3) | c2)}. Alors, silS est une requéte qui est plus gé-
nérale que(append(Xy, Xy, X3) | c2), €n appliquant successivement le théoréme 2 a
chaque pas dé€, on peut construire une dérivation infinie 4BPEND U {S'}. Donc, S
boucle aussi par rapport APPEND.

Une version étendue du corollaire 1 présentée dans la section suivante ainsi que le
corollaire 2 seront utilisés pour construire les algorithmes de la section 5 qui inférent
de maniére incrémentale, a partir du code d'un programme, des classes de requétes
qui bouclent.

4. Inférence de boucles et ensemble de positions

Une idée essentielle dans notre travail consiste a identifier des arguments qui
peuvent étre ignorés lors d'un dépliage. De tels arguments sont apyeléss I|
s’avere que dans de nombreux cas, cela permet d’augmenter significativement le nom-
bre de requétes bouclantes.

Exemple 6 (Suite de I'exemple 5)Le deuxieme argument du symbole de prédicat
append est neutre pour la dérivation relativement a la régle En effet, si nous te-
nons une dérivatio§ d'une requéte append (t1,t2, t3) | ¢) n'utilisant que{r, }, alors
pour tout terme, il existe une dérivation déro} U {(append(t1,t,t3)|c)} dont la
longueur est identique a celle de Ceci signifie que pour chaque requéte bouclante
de I'exemple 5, le second argumenta@end peut étre remplacé par n'importe quel
terme sans que la requéte perde son caractere bouclant.

Dans cette section, nous présentons un cadre pour décrire des arguments spécifiques
a l'intérieur d’'un programme. Nous donnons ensuite une définition opérationnelle des
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arguments neutres permettant d’étendre le corollaire 1. Enfin, nous présentons une
caractérisation logique et un critere syntaxique non-équivalent pour les arguments
neutres. Notons que les résultats ci-dessous étendent ceux présentés dans [MES 02] ou
nous définissions, dans le cadre de la programmation logique, les arguments neutres
d’'une maniére purement syntaxique.

4.1. Ensemble de positions

Définition 2 (Ensemble de positions)Un ensemble de positionslénotér, est une
application qui associe & chaque symbole de prédicat II; un sous-ensemble
[L, arity(p)].

Exemple 7 Sinous souhaitons ignorer le deuxieme argument du symbole de prédicat
append défini a 'exemple 5, nous posons= (append — {2}).

Via I'emploi d’'un ensemble de positions nous pouvons restreindre tout atome
en effacant les arguments dont la position est distinguée par

Définition 3 (Restriction) SoitT un ensemble de positions.

— Soitp € I, un symbole de prédicat d'arité. La restriction dep relativement a
7 est le symbole de prédicat dont I'arité est le cardinal d¢l, n] \ 7(p).

— SoitA := p(t1,...,t,) un atome. Laestriction deA relativement &, dénotée
A, estlatomep, (t;,,...,t;,, ) oU{it,...,im} = [1,n]\ 7(p) €tiy < - <ip,.

— SoitS := (A | d) une requéte. Laestriction deS relativement &, dénotées..,
estlarequétd A, | d).

Exemple 8 (Suite de I'exemple 7)La restriction de la requéte
(append(X,Y,Z) | X = [AB]AY =aAZ = [A|C])

relativement &r est(append,(X,Z) |X = [A|B] AY = a A Z = [A[C]).

Les ensembles de positions, et ce concept de restriction conduisent a une généra-
lisation de la relation "plus général” :

Définition 4 (7-plus général) SoientT un ensemble de positions, et S’ deux re-
quétesS’ estr-plus générale qus si S.. est plus générale que..

Exemple 9 (Suite de I'exemple 7)La requéte(append(X, a, Z) | true), commer =
(append — {2}), estr-plus générale quéappend(X, Y, Z) | true) car:

{append (X, Z)n | D¢ =, true} C {append (X, Z)n | De f=y, true}
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4.2. Ensembles de positions neutres pour la dérivation

Nous donnons a présent une définition opérationnelle précise du type d’arguments
auquel nous nous intéressons. Le terme "neutre pour la dérivation" vient du fait que
lesT-arguments ne jouent aucun role lors d’un dépliage.

Définition 5 (Neutre pour la dérivation) Soientr une régle et un ensemble de po-
sitions.T estDN pourr si pour tout pas de dérivatio = S, pour toute requété’

T
7-plus générale qué et pour toute variante’ der sans variable commune av8¢,
il existe une requété’ qui estr-plus générale qué; et telle ques’ = S1 avecr’

comme régle d’entrée. Cette définition est étendue aux programmestDN pour
P siil est DN pour chaque régle de.

Par conséquent, pour tout lifting d’'une dérivation, nous pouvons ignorer les arguments
DN qui peuvent étre instanciés a n'importe quel terme. Nous obtenons ainsi une ver-
sion étendue du corollaire 1 (prendre= (p — &) pour toutp) :

Proposition 1 Soientr := p(z) <« c < p(g) une régle telle qué®, = Jc et7 un
ensemble de positions DN pourSi(p(g) | ¢) estr-plus générale quép(z) | c) alors
(p(Z) | c) boucle relativement &r}.

Déterminer les arguments neutres a partir du texte d’'un programme n’est pas chose
aisée si nous tentons d’appliquer la définition ci-dessus. Les sous-sections qui suivent
proposent une caractérisation logique et syntaxique qui ont toutes deux été implantées
pour calculer des arguments neutres.

4.3. Une caractérisation logique

Au sein d'une régle, nous distinguons les ensembles suivants de variables :

Définition 6 Soientr := p(Z) < ¢ ¢ q(g) une régle et- un ensemble de positions.

1) Soitz := x4, ..., ;. L'ensemble des variables de la téterddistinguées par
T estvars_head(r,7) :={x; €z |i € 7(p)}.

2) L'ensemble des variables locales denoté local_vars(r), est défini comme
suit : local_vars(r) := Var(e) \ (Z U 7).

3) Soity := y1,...,ys. L'ensemble des variables du corpssddistinguées par
estvars_body(r,7) =={y; €y |i€7(q)}.

Exemple 10 (Suite de I'exemple 7)Considérons la regle

ri= append(Xl,XQ,X;;) — X1 = [A'Yi] A X2 =BAB= Yg A X3 = [A|Y3] <
append(Yy, Yo, Y3).
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Nous avons vars_head(r,7) = { X2}, local_vars(r) = {A, B} etvars_body(r, ) =

{Yz}.

Nous donnons a présent une définition logique des arguments neutres qui s'avére
équivalente a la définition opérationnelle définie ci-dessus.

Définition 7 (DNIlog) Soientr := p(Z) < c ¢ ¢(g) une régle et un ensemble de
positions.r estDNlog pour r si D¢ | (¢ — VxIyc) ou X = vars_head(r,7) et

Y = local_vars(r) U vars_body(r, 7). Cette définition est étendue aux programmes :
7 estDNIog pour P si il est DNlog pour chaque régle de.

Ainsi 7 est DNlog pourr si pour toute valuatiow telle queD¢: =, ¢, quand on
change la valeur deo oU z € wvars_head(r,7) enn'importe quellevaleur, alors il
existe une valeur correspondante pour chagueu y appartient soit dcal_vars(r)
soit avars_body(r, T), tel quec reste valide.

Exemple 11 (Suite de I'exemple 10)'ensemble de positions est DNIog pour la
regler car X = {X5}, Y = {A, B, Y2}, cest la contrainte

(X1 = [AM]) A (X2 = B) A (B = Y2) A (X3 = [A[Y3])

et pour toute valuatiow, si D¢ =, c alors D¢ =, VX5 3B 3, ¢ doncDe =,
Vxﬂyc.

Théoréme 3 Soientr une régle et- un ensemble de positionsest DNlog pour- si
et seulement si est DN pourr.

4.4. Une caractérisation syntaxique

Dans [MES 02], nous donnions une définition syntaxique des arguments pour la
programmation logique. Nous étendons dans cette section ce critére au cadre plus
générale de la programmation logique avec contraintes. Précisons d’abord ce que nous
entendons par régle plate.

Définition 8 (Regle plate) Une regler := p(&) « c ¢ q(g) est qualifiée dplatesi
c est de la formgi = 5 A § = t) pour des séquences de terniest ¢ telles que

Var(s,t) C local_vars(r).

Notons qu'il existe des régles:= p(Z) < c ¢ ¢(g) pour lesquelles il n’existe pas de
regle "équivalente" plate. Plus exactement, il n'existe pas de régle: p(z) «—
o Q(g) telle queDC |: [(Hlocal_vars(r)c) A (alocal_vars(r’)cl):l (ConSidérer par
exempler :=p(X) — X > 00 p(Y) in Ryn).

Introduisons a présent les termes universels :
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Définition 9 (Terme universel) Un termet in ¥ est dituniverselsi pour une va-
riable » n"apparaissant pas dans nous avons D¢ |= YV, 3yar) (7 = t).

Donc un terme est universel s'il peut prendre n'importe quelle valeud2le

Exemple 12 Un termet de X 1...,, €St universel si et seulement @st une variable.
Siz est une variable, alors, z + 0, z + 1 + (—1), ... ainsi quer + 1 et2 % = sont
des termes universels dg;

lin "

Nous pouvons maintenant définir :

Définition 10 (Syntaxiquement neutre pour la dérivation) Considérons une regle
plater := p(z) «— (z = §Ag =t)oq(y) avecs := s1,..., s, €tt :=ty,...,t. Soit
7 un ensemble de positionsestDNsynpourr si :

(C1) s; estunterme universel
VieT(p),q (C2) Vjel[l,h\{i}, Var(s;) N Var(s;) =@
(C3) Vjell,b\7(q), Var(s;) NVar(t;) =2

Exemple 13 La réglep(X;) «<— X1 = ZA Yy = Zop(Y;) est plate et 'ensemble de
positions(p — {1}) est DNsyn pour cette régle.

Proposition 2 Soientr une regle plate et un ensemble de positions. Siest DN-
syn pourr alors 7 est DN pourr. SiT est DN pourr alors la condition(C1) de la
définition 10 est vérifiée.

L'exemple suivant montre qu'un ensemble de positions DN n’est pas nécessaire-
ment DNsyn car les condition(€2) ou (C3) de la définition 10 peuvent ne pas étre
vérifiées.

Exemple 14 Placons nous dank;,, .

—Soitr; = pi(X1,Xp) «— X3y =AAXy =A+Bo. L'ensemble de positions
71 = (p1 — {1,2}) est DNlog pourr;, doncr; est DN pourr;. Mais r; n'est
pas DNsyn pour, : comme les termed et A + B partagent la variableA, (C2)
n'est pas veérifiée.

—Soit 1y = pa(Xi,Xp) «— Xy =AAX; =0AYy=A—Aopy(Yy,Ys). L'en-
semble de positions, := (ps — {1}) est DNlog pourry, donct, est DN forrs.
Mais , n’est pas DNsyn pour, : comme les termgl and A — A partagent la va-
riable A, (C3)n'est pas vérifiée.

Dans le cas particulier de la programmation logique, les deux notions sont équiva-
lentes.
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Théoréme 4 (Programmation logique) Poson = Term. Soientr une régle plate
et7 un ensemble de positions. Alareest DNsyn pour si et seulement si est DN
pourr.

Toute réglep(3) « ¢(#) du domaineTerm peut se ré-écrire comme régle plate

p(%) «— (T = 3A7 = 1)oq(§). Comme les seuls termes universelsie,.,, sont les
variables, la définition 10 est équivalente a celle que nous donnions dans [MES 02]. En
conséquence, le théoréme 4 établit que pour le cas de la programmation logique, nous
ne pouvons pas obtenir de meilleur critére syntaxique que celui présenté dans [MES 02]
(par "meilleur", nous entendons un critére permettant de distinguer au moins les mémes
positions).

5. Algorithmes

Dans cette section, nous décrivons un ensemble d’algorithmes corrects pour inférer
des classes de requétes atomiques bouclantes a partir du texte d'un programme (non
nécessairement binairé). Via I'emploi de I'opérateurT’s, notre technique calcule
d’'abord un sous-ensemble fini t&:_un f(P) qui est ensuite analysé. Nous utilisons
également une structure de données appbdmnnaire de boucles

5.1. Les dictionnaires de boucles

Définition 11 (Paire bouclante, dictionnaire de boucles)Une paire bouclanteest
un couple(BinSeq, T) ou BinSeq est séquence ordonnée finie de régles binaires et
7 un ensemble de positions DN paBinSeq vérifiant :

— ou bienBinSeq = [p(Z) « cop(g)] oUDe = Feet(p(y) | ¢) estr-plus générale
than (p(z) | ¢)

— ou bienBinSeq = [p(Z) « c o q(§), p1(Z1) < c1 ¢ q1(§1)|BinSeq'] et il existe
un ensemble de positionstel que([p1 (Z1) < c10q1(91)|BinSeq'], 7') est une paire
bouclante avegq(7) | ¢) 7'-plus général quép; (Z1) | c1).

Un dictionnaire de bouclesst un ensemble fini de paires bouclantes.

Exemple 15 Pour le domaine R;,, la paire (BinSeq,7) oU BinSeq :=
PX)«—X>0AX=Yoq(Y),qX) —Y=2xXoqY) etT := (p — T,q —
{1}), est une paire bouclante car :

— commer est DNlog pourBinSeq, d’apres le théoreme 3, il est DN poBinSeg,

—([a(X) —Y=2%Xo0q(Y)],7), ou7’ = (¢ — {1}), est une paire bou-
clante puisque’ est DN pour[q(X) < Y = 2 % X o g(Y)] (il est DNlog pour ce pro-
gramme),Dg, = I(Y = 2% X) et (q(Y)|Y =2%X) estr’-plus générale que
(@) Y = 2% X),

—{q(Y)|X > 0 AX =Y) estr’-plus générale quég(X) | Y = 2 * X).
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Une premiére motivation concernant cette définition vient de ce qu’une paire bou-
clante génére une requéte atomique bouclante :

Proposition 3 Soit([p(Z) « coq(g)|BinSeq], 7) une paire bouclante. Alor®(z) | ¢)
boucle relativement (%) « c ¢ q(9)| BinSeq].

Notre deuxiéme motivation concerne la construction incrémentale des dictionnaires
de boucles.

5.2. Calculer un dictionnaire de boucles a partir d’'un programme binaire

La forme la plus simple d’'un dictionnaire de boucles @stz) < c < p(9)], 7)
our est DN pourp(Z) < c o p(3)], avecDe = e et(p(y) | ¢) T-plus générale que
(p(Z) ] ¢). Ainsi, étant donnée une régle binajft) <« co p(gy) ou D¢ = e, SiT
est DN pourp(z) < c o p(g), il suffit de tester sip(y) | c) estr-plus générale que
(p(Z) | c). Dans I'affirmative,([p(Z) < ¢ o p(g)], 7) est une paire bouclante. C'est le
principe de la fonction qui suit.

unit_loop(p(Z) « co p(y), Dict) :

in: p(Z) < cop(y) : une régle binaire

Dict : un dictionnaire de boucles

out: Dict': un dictionnaire de boucles

1: Dict' := Dict

2: if D¢ = 3ethen
3: 7 := un ensemble de positions DN pqu(E) < c o p(3)
4: if (p(9)|c) estr-plus générale qué(z) | ¢) then
5: Dict" := Dict' U{([p(Z) < cop(9)],7)}
6: return Dict’

La terminaison denit_loop est immédiate. Sa correction partielle se déduit du ré-
sultat suivant :

Théoréme 5 (Correction partielle deunit_loop) Sip(Z) < co p(g) est une régle
binaire etDict un dictionnaire de boucles, alommit_loop(p(Z) < ¢ < p(§), Dict)
est un dictionnaire de boucles dont chaque élémBmt.Seq, 7) appartient aDict ou
bien vérifieBinSeq = [p(Z) «— co p(y)].

Considérons maintenant un dictionnaire de boudks et une réglep(z)
coq(g). Nous pouvons tenter d’obtenir des paires bouclantes supplémentaires comme
suit. Nous prenons des élémetip; (1) < c1 ¢ q1(41)|BinSeq’], ') de Dict tels
que (g(9) | ¢) soit ’-plus générale quép;(Z1)|c1) et nous calculons DN pour
[p(Z) « coq(9),p1(Z1) < c10q1(§1)| BinSeq']. Alors ([p(z) < coq(§), p1(F1) —
c1 ¢ q1(91)|BinSeq'], T) est une paire bouclante. D’ou la fonction :
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loops_from_dict(p(Z) <« c<q(g), Dict) :
in: p(&) < coq(y):une regle binaire
Dict : un dictionnaire de boucles
out: Dict’ :un dictionnaire de boucles
Dict' := Dict
for each ([p1(21) < c1 © q1(41)|BinSeq'],7') € Dict do
if (q(9) |c) estr’-plus générale qué:(Z1) | ¢1) then

7 := un ensemble de positions DN paBinSeq
Dict’ := Dict" U {(BinSeq, )}

1
2
3
4: BinSeq := [p(%) + c© q(§),p1(F1) — c1 0 q1(§1)| BinSeq']
5 -
6
7: return Dict’

La terminaison déoops_from_dict est conséquence du caracteére finildiet (car
Dict est un dictionnaire de boucles), sa correction partielle de :

Théoreme 6 (Correction partielle deloops_from_dict) Soientp(z) « c ¢ q(g)
une régle binaire eDict un dictionnaire de boucles. Alofisops_from_dict(p(Z)
— ¢ q(y), Dict) est un dictionnaire de boucles dont chaque éléni&it.Seq, )
appartient aDict ou bien vérifieBinSeq = [p(Z) < c o q(§)|BinSeq'] pour une
paire (BinSeq', ') de Dict.

Enfin, voici la fonction principale pour calculer un dictionnaire de boucles a partir
d’'un ensemble fini de régles binaires :

infer_loop_dict(BinProg) :
in: BinProg : un ensemble fini de régles binaires
out: un dictionnaire de boucles
Dict := @
for eachp(z) < c ¢ q(y) € BinProg do
if ¢ = pthen
Dict :=unit_loop(p(&) « coq(g), Dict)
Dict := Lloops_from_dict(p(Z) < c< q(y), Dict)
return Dict

o O WN P

Nous pouvons énoncer :

Théoréme 7 (Correction deinfer_loop_dict) Soit BinProg un ensemble fini de
regles binaires. Alorsinfer_loop_dict(BinProg) termine et renvoie un diction-
naire de boucles dont chaque élémeéRinSeq, T) vérifie BinSeq C BinProg.
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5.3. Inférer des conditions de bouclage

Nous sommes a présent en mesure de présenter un algorithme qui infére a partir du
texte d’'un programme des classes de requétes atomiques qui bouclent & gauche. Une
classe est définie par une pafi®s 7) qui résume I'ensemble infinb]™ :

Définition 12 SoientS une requéte atomique etun ensemble de positionkS]”
denote la classe des requétes atomiques :

[S]” = {S§’ : une requéte atomiqueS’ estr-plus générale que)S

Lorsque chaque élément @&]” boucle & gauche relativement & un programme
PLC(C), nous obtenons urepndition de bouclagpour ce programme :

Définition 13 (Condition de bouclage) Soit P un programme de PLCJ]. Unecondi-
tion de bouclage pouP est une paird S, 7) telle que chaque élément @™ boucle
a gauche relativement B.

Inférer des conditions de bouclage a partir d’'un dictionnaire de boucles est chose
aisée : il suffit de considérer la propriété des paires bouclantes établie pour la propo-
sition 3. La fonction qui suit calcule un ensembile fini de conditions de bouclage pour
tout programme PLY).

infer_loop_cond(P, max) :

in: P :unprogramme PLQ)
mazx : un entier naturel
out: unensemble fini de condition de bouclage for

1: L:=o

2: Dict:= infer_loop_dict(Tg 1 maz)

3: foreach ([p(Z) « coq(g)|BinSeq],7) € Dict do
4

5

L:=Lu{(({p(2)]c),7)}
return L

Pour tout programmé® et tout entiermaz, I'évaluation deinfer_loop_cond(P,
mazx) termine. En effetTg 1 maz estfini et a la ligne 2infer_loop_dict(Th 1
maz) termine et la boucle de la ligne 3 effectue un nombre fini d'itérations La correc-
tion partielle deinfer_loop_cond est une conséquence du résultat qui suit.

Théoréme 8 (Correction partielle deinfer_loop_cond) Si P est un programme
et maz un entier naturel alorsinfer_loop_cond(P, maz) est un ensemble fini de
conditions de bouclage pour.
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Remarquons que la correction defer_loop_cond est indépendante de l'ordre
d’examen des prédicats. Cependant, I'inférence est bien plus efficace lorsque les pré-
dicats sont traités de maniére ascendante sur un tri topologique des composantes for-
tement connexes du graphe d’appel du programme analysé.

Exemple 16 Considerons le programme PLE(;,) SUM :

SIHH(X17X2)<—X1 >O/\Y1:XiAYgz1/\21:X1—1/\X2:Y3+220
pow2(Yy, Yy, Y3), sum(Z4, Z5)

pOWQ(Xl,X%Xg) — Xy <0AXy =X3 o
pow2(X1,X0,X3) «— X3 >0AY; =X —1AYy =2xX AY3 =X30
pOW2(Y1, Y27 Y3)

L'ensembler, 1 1 comprend :

b’f’l = sum(Xl,X2)<—X1 >0/\Y1 :Xl/\Y2: 1/\21 :Xl—l/\
Xo=Y3+ 25 OpOW2(Y17Y2,Y3)

bT'Q = pOW2(X17X27X3) <—X1 > O/\Yl = Xl -1 /\Y2 = 2*X2 /\Y3 = X3<>
pOWQ(Yl, YZ, Yg)

Un appel dunit_loop(bra, @) renvoie Dicty = {([brz2],72)} OU T2 = (pow2 —
{2,3}). Puis loops_from dict(bry, Dict;) renvoie Dicty U {([br1, bra], 1)} oOU
71 = (sum — {2}, pow2 — {2,3}). Enfin un appel dinfer_loop_cond(SUM, 1)
calcule les paireq(sum(Xs,X2) | c1),71) et ({(pow2(Xy,Xs,X3) | c2),72) OU ¢1 €tco
sont les contraintes respectives g et brs.

6. Conclusion

Nous avons présenté dans cet article un ensemble de résultats et d’algorithmes
permettant I'inférence de classes de requétes non-terminantes pour les programmes
logiques avec contraintes. Le passage a la PLC nous a permis de proposer a la fois
des définitions plus générales ainsi que des preuves plus simples, phénomene déja re-
marqué par les auteurs de [JAF 98]. Enfin, partant d’'une définition opérationnelle du
concept de neutralité pour la dérivation, nous avons présenté une définition logique
équivalente. Du coup, en ré-examinant le critére syntaxique utilisé dans [MES 02],
nous avons montré que ce critére syntaxique peut étre considéré comme une implan-
tation correcte et compléte de la neutralité pour la dérivation.

Parmi les questions ouvertes soulevées par I'analyse de non-terminaison, nous ai-
merions définir une approche descendante de cette analyse.
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