N

N
N

HAL

open science

Stratégies de dérivations de programmes logiques

Francis Alexandre, Khaled Bsaies

» To cite this version:

Francis Alexandre, Khaled Bsaies. Stratégies de dérivations de programmes logiques. [Interne] 99-R-

253 || alexandre99b, 1999, 14 p. inria-00107840

HAL 1d: inria-00107840
https://inria.hal.science/inria-00107840
Submitted on 19 Oct 2006

HAL is a multi-disciplinary open access
archive for the deposit and dissemination of sci-
entific research documents, whether they are pub-
lished or not. The documents may come from
teaching and research institutions in France or
abroad, or from public or private research centers.

L’archive ouverte pluridisciplinaire HAL, est
destinée au dépot et a la diffusion de documents
scientifiques de niveau recherche, publiés ou non,
émanant des établissements d’enseignement et de
recherche francais ou étrangers, des laboratoires
publics ou privés.


https://inria.hal.science/inria-00107840
https://hal.archives-ouvertes.fr

Stratégies de dérivations de programmes logiques
Francis Alexandre” et Khaled Bsaies

* LORIA - Université Henri Poincaré
BP 239, 54506 Vandceuvre-les-Nancy, France

e-mail : alexandr@loria.fr

“Faculté des sciences de Tunis Université de Tunis IT
1060 Le Belvédere Tunis, Tunisie

e-mail : Khaled.Bsaies@fst.rnu.tn

Résumé

Cet article traite de la construction de programmes logiques (programmes en clauses
de Horn) et plus particuliérement du probléme des eurékas. Dans le processus de trans-
formation de programmes, il est souvent nécessaire d’utiliser certaines propriétés des pro-
grammes. Ces propriétés sont appelées eurékas, car elles ne sont pas données a priori, ce
sont des propriétés intrinseques aux programmes et c’est 1'utilisateur qui doit les découvrir.
Le probléme est donc crucial, car d’une part sans ces eurékas il n’est pas possible de pour-
suivre la transformation, d’autre part I’invention de tels eurékas, qui repose sur l'intuition
et lexpertise de 'utilisateur, est difficile & automatiser.

La technique présentée ici est une tentative d’automatisation de la génération de ces
eurékas. Cette technique doit étre considérée comme une contribution a ’automatisation
dans la domaine de la construction de programmes par transformation, elle vient donc
compléter les nombreuses tactiques existant déja dans ce domaine.



1 Introduction

Cet étude s’inscrit dans le domaine de la construction de programmes logiques par trans-
formation.

La démarche est la suivante: I'informaticien écrit “a la main” une premiére spécification
de son probléme en utilisant le langage des clauses de Horn. Il vérifie que cette spécification
posséde certaines propriétés, par exemple qu’elle est bien typée, il peut aussi s’assurer que sa
spécification est correcte par rapport au probléme donné en effectuant des tests.

En général cette spécification initiale n’est pas efficace car des prédicats et des structures
“intermédiaires” ont été utilisés. C’est souvent le cas, lorsque 1’on spécifie en utilisant une
approche descendante, c’est & dire lorsque pour résoudre le probléme initial on a été conduit
a considérer plusieurs sous-problemes.

C’est pour cette raison qu’il est nécessaire de considérer une seconde étape dans laquelle
on transformera la spécification initiale en un programme plus efficace. L’approche transfor-
mationnelle [12] consiste & transformer pas & pas un énoncé en appliquant & chaque étape
des transformations, jusqu’a obtenir un énoncé final que 1’on juge satisfaisant. Le systeme de
transformation que nous utilisons est celui décrit dans [17], il est basé sur les transformations
de dépliage et de pliage. Comme la correction de ces transformations a été démontrée, la
problematique consiste essentiellement a trouver des stratégies d’application des transforma-
tions. Un point crucial est le probléme des ”eurekas”, ces “eurekas” sont soit de nouveaux
prédicats & définir, soit des propriétés des programmes, c’est ce dernier cas que nous traitons
dans cet article.

ITlustrons par un exemple la problématique de la découverte de ces propriétés.

Soit DIV 1’ensemble des clauses de Horn suivantes, spécifiant la division euclidienne:

(1) div(a,b.g;r)  Jois(g,b;t), plus(t,r,a), inf(rb)

(2) plus(0,z,z) “—
(3) plus(s(z),y,s(z)) <« plus(z,y,z)

(4)  fois(0,z,0) “—
(5) fois(s(x)y,z) < fois(z,y,u), plus(u,y,z)

(6) inf(0,s(z)) —
(7) inf(s(z).s(y))  « inf(zy)

Les symboles fonctionnels 0 et s sont les constructeurs des entiers naturels. Les symboles
de prédicats div, plus, mul et inf définissent respectivement la division euclidienne, 1’addition,
la multiplication et la relation < dans les entiers naturels. La clause (1) exprime que ¢ et
sont respectivement le quotient et le reste de la division de a par b. Cette spécification, méme
si elle est exécutable, est trés inefficace ceci est du essentiellement au caractére déclaratif de
cette spécification. Un des buts de la transformation est donc de supprimer certains prédicats
intermédiaires que ’on a utilisés pour décrire le probléme, mais qui rendent ’exécution du
programme inefficace. Pour atteindre ce but il est en général nécessaire d’obtenir une définition
récursive des prédicats. Dans ce cas une définition récursive de div ne faisant plus intervenir
le prédicat fois permet d’obtenir une définition plus efficace. L’obtention d’une définition
récursive se fait par application des transformations de dépliage et pliage.

Montrons sur cet exemple comment fonctionnent les transformations de dépliage et pliage.
La transformation de dépliage consiste & évaluer un atome dans le corps d’une clause en
utilisant la régle de résolution. Ainsi 'atome fois(q,b,t) de la clause (1) peut s’unifier avec
les atomes fois(0,z,0) et fois(s(x),y,z), tétes des clause (4) et (5), en appliquant la regle de



résolution entre les clauses (1) et (4) d’une part, puis les régles (1) et (5) d’autre part, on
obtient les clauses suivantes:

(8) div(a,b,0,r) < plus(O;ra), inf(r,b)
(9) div(al,y,s(z),rl) <« fois(z,y,u), plus(uy,z),
plus(z,rl,al), inf(rly)

Dans le processus de transformation la clause (1) est remplacée par les clauses (8) et (9),
ce remplacement préserve la sémantique des programmes (au sens du plus petit modeéle de
Herbrand). Dans la clause (8) on remarque que 'atome plus(0,r,a) contient le terme clos
0, lorsque l’on est dans ce cas il est souvent intéressant de continuer les transformations de
dépliages, ici le dépliage de 1'atome plus(0,r,a) (en utilisant la clause (2)) produit la clause
(10) suivante, qui remplacera la clause (8) dans le processus de transformation:

(10) div(a,b,0,a) « inf(a,b)

La suite de la transformation se focalise sur la clause (9), le but est alors d’obtenir une
définition récursive du prédicat div. C’est 13 qu’intervient alors la transformation de pliage. La
transformation de pliage consiste & remplacer dans le corps d’une clause (corps = partie droite),
I'instance du corps d’une clause par 'instance correspondante de sa téte. Concrétement dans

le corps de la clause (9), il faut retrouver une instance du corps de la clause (1). Comparons
T et A les corps de (1) et (9).

T : fois(q,bt), plus(t,ra), inf(r,b)
A o fois(zy,u), plus(u,y,z), plus(z,rlal), inf(rly)

On peut remarquer que:

— fois(z,y,u), plus(u,y,z), inf(rl,y) n’est pas une instance de I" (& cause de la variable r
de T', qui ne peut étre substituée simultanément par les variables y et r1).
— fois(z,y,u), plus(z,rl,al), inf(rl,y) n’est pas une instance de I’ (& cause de la variable
t de T, qui ne peut étre substituée simultanément par les variables u et z).
Pour ces deux raisons il est donc impossible d’effectuer la transformation de pliage. Dans cet
exemple on est donc amené & modifier le corps de la clause (9) en utilisant les propriétés des
prédicats. Les prédicats fois et plus définissent respectivement la multiplication et I’addition
dans les entiers naturels et ’on sait que ces opérations ont en particulier les propriétés de
commutativité et d’associativité. On utilise ces deux propriétés pour le prédicat plus:
plus(u,y,z), plus(z,rl,al) signifie que (u + y) + r1 = al (z étant une variable “in-
termédiaire”). En utilisant le fait que 'addition est une opération commutative et associa-
tive, on peut écrire que (u + rl) +y = al, ce qui se traduit sous forme de prédicats par
plus(u,rl,w), plus(w,y,al), si I'on effectue le remplacement de plus(u,y,z), plus(z,r1,al) par
plus(u,rlw), plus(w,y,al), dans le corps de (9) on obtient

(11) div(al,y,s(z),rl) <«  fois(z,y,u), plus(u,rlw),
plus(w,y,al) inf(rly)

Le pliage de (1) dans (11) devient alors possible et produit la clause suivante :
(12) div(al,y,s(z),rl) « plus(w,y,al), div(w,y,z,rl)

La définition obtenue, pour la division euclidienne est la suivante :



(10) div(a,b,0,a) +— inf(a,b)
(12) div(al,y,s(z),rl) <«  plus(w,y,al), div(w,y,z,rl)

Cette définition est évidemment beaucoup plus efficace que la spécification initiale. L’exécution
d’un but de la forme div(a,b,q,r) ou les a et b sont des termes clos et g, r des variables va
consister a “soustraire” b de a jusqu’a ce que a soit strictement inférieur a b.

Cette description nous conduit aux affirmations suivantes:

— L’utilisation des propriétés des programmes est parfois indispensable a la transformation

des programmes. Pour cet exemple, & notre connaissance, il n’existe pas de technique
transformationnelle permettant d’obtenir un programme aussi efficace.

— Un probléme important est la découverte des propriétés. Dans 1’exemple proposé on
utilise les propriétés classiques des opérations arithmétiques, on pourrait adjoindre ces
propriétés a la spécification initiale. Il existe des cas dans lesquels les propriétés sont
moins classiques, il est alors indispensable de les découvrir lors du processus de trans-
formation.

La suite de I'article est structurée de la fagon suivante: le paragraphe 2 donne les notations
et les définitions de base ainsi que la description du démonstrateur utilisé, le paragraphe 3 est
une description de la technique utilisée, le paragraphe 4 montre sur deux exemples comment
fonctionne la technique, enfin le paragraphe 5 conclut par une discussion et les perspectives
possibles de ce travail.

2 Description du démonstrateur

2.1 Définitions de base

Dans ce paragraphe nous définissons quelques notations concernant les notions de base
de la logique [11]. Si e est une expression nous notons V(e) 'ensemble des variables ayant
des occurrences dans e. Dans la suite nous notons les atomes A, B, C...., les conjonctions
d’atomes A, A, I', ®,... et les substitutions 8, o,.... Une substitution est aussi notée sous
la forme {z1/t1,...,2,/ts}, 'ensemble des variables {z1,...,z,} est appelé le domaine de la
substitution. pgu est une abréviation pour plus général unificateur.

Un programme ou (programme défini) P est un ensemble de clauses de Horn, M (P) désigne
le plus petit modele de Herbrand de P. Nous considérons des formules particulieres, appelées
formules implicatives. Ces formules sont particuliérement importantes pour I’approche décrite,
elle permettent de modéliser les propriétés des prédicats.

Définition 2.1 (Formule implicative) Une formule implicative est une formule du premier
ordre de la forme:
(1) V1, V2, (3y1seeesFYm A <« Fzq,...,32, A) ou:
A et A sont des conjonctions d’atomes.
(1m0} = V(A) NV(A),
[W1rim} = V(A)\V(A) and
[t = V) \ V(A)

Une telle formule est notée A + A s%l n’y a pas d’ambiguité.

Notons que les clauses de Horn sont des cas particuliers de formules implicatives.



Les variables quantifiées existentiellement sont aussi appelées les variables internes, les
autres sont quantifiées universellement.

Définition 2.2 (Propriété d’un programme) Soient P un programme et m : A <+ A
une formule implicative, m est une propriété de P si 7 est valide dans M(P).

Les remplacements d’atomes dans les corps des clauses peuvent étre vus comme des applica-
tions de propriétés des programmes. Par exemple si l'on considére la propriété plus(x,y,t), plus(t,z,r) <
plus(y,z,u), plus(z,u,r), qui exprime en partie l'associativité du prédicat plus, il est possible
de remplacer une instance de la partie gauche de la formule par 'instance correspondante de
la partie droite.

2.2 Description du démonstrateur

Le démonstrateur que nous présentons est une adaptation de celui décrit dans [16]. Il
permet de prouver qu’'une formule implicative est valide dans le plus petit modele de Herbrand
d’un programme défini.

Nous considérons cing régles de déduction. Une regle de déduction génére un ensemble de
formules implicatives a partir d’autres formules implicatives et des clauses de la spécification.
Ce démonstrateur peut aussi étre vu comme une extension du systéme de transformation de
Tamaki et Sato [17]. Dans la suite lorsque nous parlerons de formules, il s’agira de formules
implicatives.

Soit P un programme défini et 7 : A < I" une formule. Pour prouver que 7 est valide dans
M(P), I'idée est d’appliquer des régles & chaque membre de la formule, dans le but d’obtenir
des formules de la forme I' <~ I'; A ou I < false (c’est & dire la formule vraie true).

T
7
ou 7 est une formule et S” est un ensemble de formules, NOM est le nom de la regle.

Le processus de déduction est le suivant. A chaque étape, nous avons un ensemble S
de formules & prouver. Nous choisissons une formule 7 de S et nous appliquons une regle
de déduction & 7, ensuite nous remplacons la formule choisie par ’ensemble de formules S”
généré par la régle de déduction. Nous obtenons un nouvel I’'ensemble S’ de formule & prouver :
S'=(S\{r}Hus".

Pour chaque régle, S’ est donné en fonction de S.

Définition 2.3 (Simplification)

Nous décrivons les reégles de déduction sous la forme de régles d’inférence (NOM),

m™: AA « I,B

(A « 1)0 (SIMP)

0 est une substitution {z;/t;} telle que A = B, le domaine de 6 est constitué de l’ensemble
des variables internes de A et des variables de t; ayant des occurrences dans I, B. Nous avons

§'=(S\ {m}) U{(A « D)o},

La simplification permet de supprimer des atomes des deux cotés de la formule. Cette régle
peut étre vue comme une heuristique, parce qu’elle ne préserve pas I’équivalence, S peut étre
valide dans M(P) tandis que S’ ne 'est pas, bien sur si S’ est valide alors S ’est aussi.

Définition 2.4 (Dépliage droit)

T : I « AA
’ NF_
(m @ < AA), e,y ONER)
E = {c1,-..,c} est Uensemble des clauses du programme P telles que ¢; : B; < A; et il

eziste 0; = pgu(B;,A).



Si E = 0, alors nous générons la formule T' < false, que nous pouvons réduire a la
formule true. Nous avons ' = (S\{nr})U{ m ,i€[1,...,k]}.

Notons que pour prouver 7 il est nécessaire de prouver toutes les formules ;.

Définition 2.5 (Dépliage gauche)

T : A+ A
(m O A6« Aach. Ay UNFD)
E = {c1,...,ck} est Uensemble des clauses du programme P telles que ¢; : B; + A;

et telles qu’il existe 0; = pgu(B;,A), ou 0; sont des pgu existentiels (c’est a dire dont les
domaines contiennent seulement des variables de A et des variables de B). Nous avons S’ =

(S\ {r}) U{ mi} pour unip €[L,...,k].

Pour prouver la formule initiale 7, il est suffisant de prouver une des formules 7; générée par
le dépliage gauche.

Définition 2.6 (Coupure droite)

A+ II
m: I < A;,Ay (CUT-R)
' T« AG, Ay

— 0 est une substitution telle que 116 = Aq
— pour toute variable x de II, z6 est une variable qui n’a pas d’occurrences ailleurs que
dans 110
— 0 substitue les différentes variables internes de Il par différentes variables internes de
Aq1,As.
— la formule A < 1II apparait dans un précédent ensemble de formules, mais pas dans
I’ensemble courant de formule.
Nous avons S = (8" \ {x}) U {r'}.
La coupure droite est une généralisation de la transformation classique de pliage définie dans
[17].
Définition 2.7 (Coupure gauche)

A TI
m: I, Ty <« A (CUT_.L)
' 110,y < A

— 0 est une substitution telle que AG =T'¢

— pour toute variable x de A, 20 est une variable et n’a pas d’occurrence ailleurs que dans
A6.

— 0 substitue les différentes variables internes de A par différentes variables internes de
INPE

— la formule A < I apparait dans un précédent ensemble de formules mais pas dans
P’ensemble courant de formules.

Nous avons S = (S"\ {7}) U {r'}.

Notons que les régles de coupures (gauche et droit) sont seulement des heuristiques, elles
permettent de faire des preuves par récurrence. Les formules A < II sont les hypothéses
de récurrence. Ainsi il est généralement nécessaire d’appliquer les régles de dépliages avant
d’utiliser les regles de coupures, dans le but de faire décroitre certains arguments par rapport
a un ordre approprié.



3 Description générale de la technique

Soit P un programme donné et ¢ : p(t) «+ I' une clause définie telle que le symbole p n’a
ni d’occurrence dans P, ni dans I et ol £ = ¢1,...,t,.

La technique proposée a pour but de synthétiser une définition récursive de p, elle consiste
en deux parties. La premiére partie est la génération de schémas, la seconde est I'instanciation
de ces schémas en utilisant le démonstrateur décrit précédemment.

3.1 Génération de schémas

Etant donnée la clause ininitiale ¢ : p(f) < T, la premiére phase consiste a effectuer des
dépliages dans les atomes de ¢, on obtient ainsi une clause ¢’ : p(20) < T ol1 6 est la substitution
obtenue par composition de toutes les substitutions correspondant aux différents pliages. Ceci
est résumé comme suit :

c:p(t)«T
4 dépliages
d i p(th) «+ A

Dans cette phase il existe de nombreuses fagons d’effectuer les dépliages. Le probleme des
dépliges a été étudié dans [13, 14], dans une autre problématique appelée “loop absorbtion”
en vue de définir de nouveau prédicats.

En ce qui concerne cette stratégie, la maniére d’effectuer les dépliages est guidée par les
tétes de clauses obtenues. En effet, les transformations de dépliages introduisent en général
des constructeurs dans les tétes de clauses. Dans ’exemple de l'introduction, le dépliage de
Patome fois(q,b,t) de la clause (1) produit la clause:

(9) div(alyy,s(z),rl) <«  fois(z,y,u), plus(u,y,z),
plus(z,rl,al), inf(rly)

Nous remarquons que le troisieme argument de div(al,y,s(z),r1) est alors s(z), cela cor-
respond & chercher une définition par récurrence en faisant une induction sur le quotient.

Un dépliage des atomes plus(t,r,a) ouin f(r,b) aurait produit les tétes de clauses div(s(a),b,q,r)
et div(a,s(b),q,s(r)), ce qui correspond & des inductions sur le dividende et le diviseur. Dans
cette étape c’est donc l'utilisateur, qui choisit la définition, qu’il désire obtenir.

Les dépliages ayant été effectués, en général il n’est pas possible de faire un pliage de ¢
dans ¢/, car dans A on ne trouve d’instance de I'. Par contre, si I'on se limite & une partie
I'” des atomes de I, il est possible de trouver dans A une instance, A’, de IV . On a donc la
situation suivante :

r=r1,1"
?
A = A, A" avec une substitution o telle que A' = T'o

et les clauses

c: p(t) « 11
d o pth) « A, A



On dit que I'on effectue partiellement le pliage de ¢ dans ¢’ et 1'on obtient le schéma
suivant :

p(th) < p(to), A  ou A est une conjonction d'atomes a déterminer.

Remarques 3.1

La conjonction d’atomes A" n’est pas significative dans la clause obtenue par le pliage
partiel, elle a donc été supprimée.
Quelques critéres permettent de déterminer I :

— le nombre d’atomes de I : on choisit T avec le mazimum d’atomes.

— la substitution o : T peut étre choisi de fagon a ce que o instancie un nombre mazimum
de variables de T'.

3.2 Instanciation du schéma

Etant donné le schéma 7 :
m:p(th) < p(to), A
le probleme est de trouver A tel que 7 soit valide dans le plus petit modele de Herbrand de
P U {c}.

La résolution de ce probléme se fait en utilisant le démonstrateur. Remarquons que le
probléme de démontrer une formule implicative est évidemment indécidable, a fortiori il en
est de méme de I'invention de A dans le schéma.

Si le probléme fait intervenir des types définis par récurrence, comme les entiers ou les listes,
la formule 7 que I'on doit instancier est souvent une formule qui se démontre par récurrence.
C’est pourquoi la stratégie générale que ’on applique consiste & considérer les cas terminaux,
puis a étendre au cas général. L’utilisateur est guidé par les deux éléments suivants:

— trouver une formule de la forme T < T', A, qui est un théoréme.

— utiliser les conditions syntaxiques des régles d’application du démonstrateur et les condi-
tions syntaxiques (en général des considérations sur les variables) du schéma & instancier.

Le paragraphe suivant illustre comment fonctionne cette stratégie.

4 Exemple

Dans ce paragraphe nous donnons deux exemples pour illustrer la technique, nous insistons
sur 'instanciation des schémas. Nous ne développons pas les preuves des formules générées.
Dans les exemples, nous soulignerons les atomes qui sont dépliés ou simplifiés.

4.1 Exemple de la division euclidienne
1. Génération du schéma suivant : div(a,b,s(q),r) < A, div(u,b,q,r), et nous supposons que
V(A) C {a,b,q,r,u}. (nous avons renommé le schéma pour plus de lisibilité).
2. Instanciation du schéma: div(a,b,s(q),r) + A, div(u,b,q,r)

| dépliage a droite

div(a,b,s(q),r) « A, times(g,b,t), plus(t,ru), less(r,b)



| dépliage & gauche

times(s(q),b,v), plus(v,r,a), less(rb)
+— A, times(q,b,t), plus(t,r,u), less(r,b)

|} simplification de ’atome less(r,b)

times(s(q),b,v), plus(v,r,a) < A, times(q,b,t), plus(t,r,u)

| dépliage & gauche

times(q,b,w), plus(w,b,v), plus(v,r,a) < A, times(q,b,t), plus(t,r,u)

|} simplification en utilisant la substitution existentielle {w/t}.

plus(t,bw), plus(v,r,a) + A, plus(t,ryu) (C)

11 est impossible d’appliquer la régle de simplification dans la formule C, car les variables

t, b, r and a sont universellement quantifiées.
|} dépliage droit (atome plus(t,r,u))

plus(s(t),bw), plus(v,r,a) < Ay, plus(t,r,u)
where 61 = {t/0,u/r} and 03 = {t/s(t),u/s(u)}.

{ plus(0,b,v), plus(v,r,a) + Aby

En considérant le cas terminal, nous avons la formule:
plus(0,b,v), plus(v,r,a) + Ay

|} dépliage gauche avec la substitution {v/b} qui ne change pas A#;
plus(b,r,a) < A6y

Nous cherchons A telle que A#; = plus(b,r,a)
A{t/0u/r} = plus(b,r,a) implique A{u/r} = plus(b,r,a). Nous obtenons les deux solu-
tions suivantes pour A:

Ay = plus(bu,a)
As = plus(b,r,a)

En remplagant ces valeurs dans C, nous obtenons les formules suivantes:

plus(t,b,v), plus(v,r,a) < plus(bu,a), plus(t,r,u)
plus(t,bw), plus(v,r,a) < plus(b,r,a), plus(t,ru)

Seule la premiére formule est valide (elle peut étre prouvée par le démonstrateur décrit
dans le paragraphe 2). Cette formule exprime une propriété qui combine la commutati-
vité et l'associativité de 'addition dans les entiers naturels.

En remplacant A dans le schéma initial, nous obtenons la définition de div (pour le cas
général) :



4.2

Cette définition est correcte si nous supposons que la formule plus(t,b,v), plus(v,r,a) +
plus(b,u,a), plus(t,r,u) a été prouvée. C’est la définition que nous avons obtenu dans
I'introduction en appliquant la propriété.

Exemple du tri lent

Soit SLOW-SORT le programme suivant spécifiant le tri lent d’une liste d’entiers naturels.

(1)  sort(z,y) +— perm(z,y), ord(y)
(2)  perm(nil,nil) —

(3) perm(cons(a,z),cons(b,w)) + place(b,u,cons(a,z)), perm(u,v)
(4)  place(b,w,cons(b,w)) —

(5) place(ay,cons(by,x1),cons(bi,y1)) < place(ar,z1,y1)
(6) ord(nil) —

(7)  ord(cons(a,z)) + lta(a,x), ord(x)
(8) lta(xz,nil) —

(9)  lta(z,cons(y,l)) «— lta(z,l), inf(z,y)
(10) inf(0,z) —

(11) inf(s(x),s(y)) < inf(z,y)

Dans cette spécification nil et cons sont les constructeurs de listes; 0 et s sont les construc-
teurs des entiers naturels.

sort(z,y) est vrai si et seulement si y est la liste triée de z,

perm(x,y) est vrai si et seulement si y est une permutation de la liste z,

place(z,y,z) est vrai si et seulement si z est la liste obtenue en plagant 1’élément x n’importe
ou dans la liste vy,

ord(z) est vrai si et seulement si la liste 2 est ordonnée,
lta(z,l) est vrai si et seulement si z est inférieur ou égal & tous les élément de I,
inf(z,y) est vrai si et seulement si z < y.

1.

2.

Génération du schéma.
Le dépliage de I'atome perm(z,y) de la clause (1) produit les clauses :

(12) sort(nil,nil) < ord(nil)
(13) sort(cons(a,z),cons(b,v)) < place(b,u,cons(a,z)), perm(u,v), ord(cons(b,v))

Seul la clause (13) nous intéresse pour le schéma (la clause (12) fournissant un cas
terminal.

Le pliage partiel de (1) dans (13) génére le schéma suivant :
sort(cons(a,z),cons(b,v)) < A, sort(u,v).
L’objectif est de trouver A vérifiant les conditions suivantes:
- V(A) C {a,z,bu,v}.
— Dlensemble des symboles de prédicats de A est un sous-ensemble de {place, lta, inf}.
Instanciation du schéma.
sort(cons(a,z),cons(bw)) < A, sort(u,v)

| dépliage gauche
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perm((cons(a,z),cons(bw)), ord(cons(bv)) < A, sort(u,v)

| dépliage droit

perm((cons(a,z),cons(b,w)), ord(cons(b,v)) < A, perm(u,v), ord(v)
| dépliage gauche

perm((cons(a,z),cons(bw)), lta(bw), ord(v) < A, perm(u,v), ord(v)

| dépliage gauche et simplification
place(b,t,cons(a,z)), perm(t,w), lta(b,w) < A, perm(u,v) (A)

|} simplification utilisant la substitution {¢/u}, cette substitution ne change pas A car

t ¢ V(A).
place(byu,cons(a,z)), lta(byy) + A

A = place(b,u,cons(a,z)), lta(b,v) est une solution évidente en remplacant A dans le
schéma, initial et en réarrageant les atomes on trouve la clause suivante:

sort(cons(a,z),cons(b,v)) < place(b,u,cons(a,z)), sort(u,v), lta(bv)

Cette définition n’est pas satisfaisante car le test [ta(b,v) doit étre effectué avant le
tri sort(u,v). Remarquons que cette définition peut aussi étre obtenue dans le systéme
classique de dépliage-pliage [17].

Ceci nous conduit & chercher une définition récursive de sort. La premiere condition sur
les variables de A devient V(A) C {a,z,b,u}.

Nous revenons au point (A)
place(b,t,cons(a,z)), perm(t,v), lta(bw) < A, perm(u,v) (A)
|} dépliage droit avec 6 = {u/nil, v/nil}
w1 : place(b,t,cons(a,z)), perm(t,nil), lta(b,nil) < Al
7y : (cas général)
Dans cet exemple, le dépliage droit produit deux formules, la premiére 7; par dépliage

avec la clause unitaire perm(nil,nil), la seconde 9 par dépliage avec la clause définissant
perm dans le cas général. La suite de la tactique consiste en les deux parties suivantes:

(a) determiner une valeur pour A en utilisant les cas terminaux.
(b) remplacer A par sa valeur dans la formule et la prouver

place(b,t,cons(a,z)), perm(t,nil), lta(b,nil) < A

|} dépliage gauche, (nous appliquons un dépliage car A ne doit pas contenir le prédicat
perm). Nous utilisons la substitution {t/nil}

place(b,nil,cons(a,z)), lta(bnil) < A8
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puisque 0 = {u/nil, v/nil} and v ¢ V(A), nous avons
place(b,nil,cons(a,z)), lta(bnil) < A{u/nil}
quatre solutions sont possibles pour A':

A1 = place(b,u,cons(a,z)), lta(bu)

Ay = place(b,u,cons(a,z)), lta(bnil)

Az = place(b,nil,cons(a,z)), lta(b,u)

Ay = place(b,nil,cons(a,z)), lta(b,nil)
Nous avons généralement & résoudre des équations de la forme I' + A#, ou T" et # sont
donnés et A est inconnu. Il peut y avoir plusieurs solutions & de telles équations.

Dans cet exemple, nous choisissons la premiere solution, celle qui ne contient pas le
terme clos nil, A = A;.

En remplagant A par A; dans (A) nous obtenons:

place(b,t,cons(a,z)), perm(t,w), lta(bv)
+ place(byu,cons(a,z)), lta(bu), perm(u,w) (B)

Cette formule peut étre prouvée. En remplacant A dans le schéma, initial, nous obtenons
la définition suivante de sort:

sort(cons(a,z),cons(b,v)) < place(b,u,cons(a,z)), lta(b,u), sort(u,v)

qui est un tri par sélection. Il est possible d’obtenir la méme définition dans le systeme
classique de dépliage-pliage, & condition d’utiliser la propriété

perm(u,v), lta(bv) < perm(u,v) lta(bu)

qui est trés proche de la formule (B), mais le probléme est de I'inventer.

5 Discussion et conclusion

Le démonstrateur [16] décrit briévement dans cet article a été implanté en CAML dans le
systéme Spes [2], [6]. On a ainsi pu appliquer la technique avec succes sur plusieurs exemples.
Ces expérimentations ont aussi montré d’autres cas ne pouvant étre résolus par cette technique.
La classe des programmes traités avec succes n’est actuellement pas précisément caractérisée.
L’idée générale de la technique que nous avons proposée est la suivante: comme les propriétés
sont a priori des formules quelconques, elles sont difficiles & trouver, il faut donc des informa-
tions qui permettent de les découvrir. Les informations que nous donnons sont les schémas
générés. A I’équation suivante:

dépliages + application de propriétés = pliage (donc définitions récursives)
la technique proposée a substituté I’équation :
dépliages + générations de schémas = génération de propriétés.

La génération de schémas, que nous proposons peut étre qualifiée de semi-automatique
dans la mesure ou un ensemble de schémas est généré et I'on doit en choisir un parmi ceux-ci.
Le principal intérét de cette méthode est de produire des schémas qui sont conformes & la
spécification initiale. En effet dans la spécification initiale certains choix d’induction ont été
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faits sur les arguments des prédicats, par cette méthode on essaie de trouver des schémas qui
“colle” & la spécification. De cette facon on élude partiellement le probléme du pliage rencontré
dans les approches classiques de dépliage-pliage.

Dans le domaine de la transformation de programmes [12], il n’existe pas beaucoup de
travaux traitant de la problématique abordée. Beaucoup des travaux ont été consacrés aux
recherches sur I'introduction de nouveaux symboles de prédicats, obtenus en général par des
généralisations [13, 14, 1], d’autres travaux basés aussi sur les transformations de pliage-
dépliage sont en relation avec I’évaluation partielle [15].

Dans [4, 5] le probléme des propriétés est abordé, ’approche est basée sur la notion de
programmes bien modés et bien typés. L’idée générale est d’essayer d’obtenir par transforma-
tion un programme bien modé. Les variables des programmes obtenus doivent alors vérifier
certaines contraintes, ce qui réduit le nombre de formules pouvant jouer le réle de propriétés.
Cette approche peut étre complémentaire de celle présentée dans cet article.

Dans le domaine de la synthése de programmes [7], on peut plus comparer ce travail aux
travaux basés sur le concept de ”proofs as programs”, pour la programmation logique [8]. Cette
approche consiste & partir d’une spécification composée d’une formule logique et d’un ensemble
d’axiomes sous forme de clauses de Horn, le but est alors de démontrer cette formule en utili-
sant les axiomes et un démonstrateur se rapprochant de celui que nous avons décrit. Les regles
d’inférence permettent de prouver la formule (la spécification) et générent simultanément, sous
forme de trace, des clauses de Horn qui formeront le programme obtenu par synthése. Dans
cette approche le probléeme des eurékas ne se pose pas, ce sont simplement des formules que
P'on doit prouver tout au long du processus de preuve. Les inconvénients de cette méthode
sont dus essentiellement au fait qu’il est difficile pour I'utilisateur d’un systéme basé sur cette
méthode, de controler la qualité de la trace obtenue, puisque sa préoccupation premieére est la
preuve. D’autre part 'obtention du programme final nécessite une étape d’extraction & partir
de la trace, ce dernier point n’a pas été beaucoup étudié. La problématique de cette approche
concerne la preuve. Deux éléments essentiels sont d’une part de trouver les “bons schémas”
d’induction, d’autre part de trouver les “bons lemmes”. Dans [10], plusieurs sortes d’induction
sont comparées. Ce probléme du choix du schéma d’induction est un probléme délicat dans
les approches de construction, synthese de programmes, ou démonstration par récurrence, il
n’existe pas de solution générale satisfaisante & ce probléme. Dans [9] on décrit une technique
permettant de générer automatiquement des lemmes pour faire des preuves par récurrence.
Une étude détaillée prolongeant celle que I'on peut trouver dans [3] permettrait de comparer
les lemmes générés dans [9] et dans cet article.

La partie que nous n’avons pas abordée ici est la preuve des formules générées par la
tactique. On peut remarquer que ces preuves sont des preuves par récurrence et qu’elles
utilisent les régles de coupures, contrairement aux deux premieres parties de la tactique. De
plus, ce démonstrateur permet aussi de réfuter les formules. Ceci est aussi intéressant car
les formules générées ne sont pas toutes valides. L’intérét de cette technique sera d’autant
plus grand que I’on dispose de tactiques et de preuves automatiques, elle pourrait ainsi venir
en complément dans un systéme prenant en compte les nombreuses autres tactiques déja
existantes.
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