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Resumen

El lenguaje CLP(M/£) es una instancia del esquema CLP [14] que resuelve ecuaciones bajo una
teorfa de la igualdad presentada como una teoria ecuacional de Horn £ [1,2]. CLP(H/£) aina el
estilo de programacién légica basado en cldusulas de Horn, el paradigma basado en ecuaciones (condi-
cionales) y la programacién con restricciones. Como nicleo de su semdntica operacional, en [1,2] se
define un procedimiento incremental que semidecide la solubilidad de las ecuaciones en la estructura
‘H/E y que estd basado en un célculo de narrowing. La terminacién de este cilculo no esti garantizada,
por el hecho de que el conjunto de £-unificadores de un par de términos es sélo semidecidible. En
este trabajo se considera una versién perezosa del lenguaje CLP(H/£) que retrasa el problema de la
&-unificacién de las ecuaciones hasta haber resuelto completamente el resto de 4tomos en el objetivo.
Para optimizar los algoritmos se propone un conjunto de transformaciones sinticticas que simplifica
las restricciones y, en ocasiones, es capaz de detectar su insatisfacibilidad.

Palabras clave: Programacién 16gica con restricciones, Programacioén légica ecuacional, Sistemas de
Reescritura, Unificacién Universal, Resolucién perezosa.

1 Introduccién

Uno de los problemas que, en los tltimos afios, han atraido con mas fuerza el interés de los investigadores
en el campo de la Programacién Légica es el de la integracién de dos de las familias més prometedoras de
lenguajes declarativos: los lenguajes 1égicos y los ecuacionales [5,6,8,12,15]. Recientemente, el paradigma
de Programacién légica pura ha sido generalizado a un contexto mds general de Programacién légica con
restricciones (Constraint Logic Programming, CLP), un esquema genérico para extensiones conservativas
a la programacién 16gica pura [11,14]. El estilo CLP se muestra especialmente fecundo en el campo
de la integracién de lenguajes. La integracién de la programacién légica y ecuacional en el marco de
CLP resulta ser simple y elegante, especialmente por la garantia de una seméntica andloga a la de la
programacion légica pura. El lenguaje CLP(X) resultante de una instanciacién del esquema no sélo
hereda las propiedades semanticas més atractivas de la programacién légica (semantica declarativa por
modelo minimo, caracterizacién por punto fijo y semantica operacional equivalente) sino que, ademas,
posee la ventaja de contar con una semdntica algebraica que se define directamente sobre la estructura
X con la que se parametriza el esquema. El concepto de estructura especifica el dominio sobre el que se
efectia la computacién dando la interpretacién semantica a funciones y relaciones y es el elemento clave
para la definicién seméntica algebraica del lenguaje.

El lenguaje CLP(H/£) es una instancia del esquema CLP que usa ecuaciones para expresar restricciones
entre simbolos de funcién. La estructura con la que se parametriza el esquema es el algebra cociente H/E,
i.e. la particién mas fina inducida por una teoria de la igualdad £ sobre el Universo de Herbrand H para
el programa. El iinico simbolo de predicado para las restricciones es el =, que se interpreta como igualdad
semantica en el dominio.

Una cuestién fundamental a afrontar en el disefio de un lenguaje CLP es la seleccién de los algoritmos
adecuados para la verificacién de la solubilidad de las restricciones. En /£ este problema es sélo (semi)-
decidible. Como niicleo del mecanismo de resolucién de restricciones que semidecide la solubilidad de las
mismas, en [1,2] se define un procedimiento de narrowing [12,21], cuyo uso presenta como inconveniente
la posibilidad de no terminacién de éste cuando la restriccién no es consistente. Como consecuencia, un
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paso de derivacién CLP({/€) puede conducir a computaciones que entran en ciclo sin producir ninguna
respuesta y es para evitar esta dificultad por lo que en este trabajo se considera una versién perezosa del
lenguaje. La idea de la evaluacién perezosa ests estrechamente relacionada con la de hacer todo lo que es
seguro en cada momento, evitando el anslisis de situaciones peligrosas.

La organizacién del trabajo es como sigue. Con la intencidn de ofrecer un trabajo autocontenids, en ia
seccién segunda se revisan algunas nociones y resultados bésicos sobre sistermnas de reescritura condicionales
y unificacién seméntica. También se reformulan algunos conceptos basicos del marco conceptual CLP en
términos de transiciones y de configuraciones para facilitar el posterior uso de la aproximacién estructural
de Plotkin a la definicién seméntica operacional de CLP(H/€) y se revisa la definicién de la sintaxis del
lenguaje. En la seccién tercera formalizamos, utilizando la aproximacién de Plotkin, nuestra propuesta
de mecanismo computacional perezoso, que hace uso de un conjunto de transformaciones sintacticas para
optimizar los calculos [9,20]. Finalmente, se incluye como anexo un intérprete Prolog para el lenguaje.
Asumimos.en el lector un conocimiento bésico de la programacién légica [19], programacién légica con
restricciones (CLP) [14,11], ecuaciones y sistemas de reescritura condicionales [17] y unificacién seméntica
. [24). En [4] se estudia la aplicacién del lenguaje CLP(H/£) al prototipado automético de aplicaciones de
bases de datos.

2 Preliminares

Por £,1 y V (posiblemente con subindices) denotamos, respectivamente, colecciones disjuntas numerables
de simbolos de funcién, simbolos de predicado y simbolos de variable con sus signaturas. 7(ZU V) y
7(Z) denotan, respectivamente, los conjuntes de términos y términos sin vanables (términos basicos)
constrnidcs sobre L y V. Un (II, E)-dtomo es una expresién de la forma p(t1,..-,%,) donde p € I es
n-arioy ¢; € 7(EUV),i=1,...,n. Una (1, E)—restriccién es un conjunto (posiblemente vacio) de (II, T)-
étomos. El simbolo ~ denotara una secuencia ﬁnlta de mmbolos 7(X) suele ser llamado el Universo de
Herbrand () sobre el alfabeto T.

Una ¥-ecuacidn s = t es un par de términos s,¢ € (T U V). Una X-teoria ecuacional de Horn &
consiste en un conjunto finito de cldusulas de Horn ecuacionales, de la forma e «— ey, e3,...,e,,7 > 0,
donde e, ey, €3,. . ., e, son -ecuaciones. Una teoria ecuacional de Horn £ puede verse como un sistema de
reescritura R donde las reglas son las cabezas y las condiciones son los respectivos cuerpos. Representamos
las ocurrencias de un término como secuencias, posiblemente vacias, de naturales; ¢/u es el subtérmino de
t a la ocurrencia u; t[u « r] es el término ¢ con el subtérmino a la ocurrencia u reemplazado por r; V(t)
‘denota el conjunto de variables de un término ¢ [17).

Sea £ una teoria ecuacional de Horn. ‘Se dice que ¢l término s se reescribe al término i, 8 —x ¢, si
existe una (variante de una) cldusula (I=r < 8 =11,...,8, =1,) en &, una ocurrencia u de s y una
sustitucién 6 tales que s/u =10, t =sfu — ] y Vi. 1< i< n. Iy tal que 5,0 =% % A ;8 =% ;.

Se dice que dos términos s y £ son convergentes, s | ¢, si existe un términow tal que s —»; wAt—w.
La relacién —x se dice que es confluente si para todo término s, 82, 53 tales que 57 —% s A 87 —% 8a,
existe un término s tal que s3 —% 8 A s3 —% s. La relacién — es noetheriana si no e::.ste ina cadena
infinita 8 —% 83 — 83 —x ... de reescrituras. Una tecria ecuacional de Horn se dice que es candnica
sii la relacién —» es conflucnte y noetheriana.

Cada teoria ecuacional de Horn £ genera una relacién de congruencia mas fina = (llamada £-igualdad)
sobre 7(X U V) (la menor teoria que contiene todos los pares s = ¢ tales que! £ = s = t). Se dice que £
es una presentacién o axiomatizacién de la teoria de la igualdad =¢ y, por abuso, se habla a veces de la
teoria de la igualdad £ para denotar la teoria axiomatizada por £. Denotaremos como /£ la particién
més fina 7(X)/=¢ inducida por =¢ sobre el conjunto de términos basicos ().

Se dice que dos términos s, t son E-unificables (o £-iguales) sii existe una sustitucién o tal que so y
to estdn en la congruencia =¢, i.e. tal que £ |£ so = to. La sustitucién o es llamada un E-unificador
de s y t. Se llama £-unificacién al proceso de resolver una ecuacién bajo la teoria ecuacional £. Ya
que el proceso es sélo semidecidible, un algoritmo de £-unificacién puede verse como un procedimiento
de semidecisién para verificar la solubilidad de restricciones ecuacionales sobre el cociente H/£. Cada
instancia de un £-unificador representa una solucién sobre este cociente. Las aproximaciones de mayor
significacién al problema de computar el conjunto de &-unificadores de dos términos son tres: flat SLD
resolucién [6,10,25], conjuntos completos de transformaciones [9,12,20] y paramodulacién [22] o formas
especiales de ésta, tales como superposicién [8] o narrowing [13,21].

Sea £ una teoria ecuacional de Horn. Un simbolo de funcién f € T se dice que es irreducible sii no
existe ninguna cldusula (I = r «— ej,e3,...,e,.) € & tal que ! € V ni f ocurre como el simbolo de

!En lo que sigue asumimos que las interpretaciones obedecenlos axiomas de la igualdad. Consecuentemente, los concepios
de satisfacibilidad y ia 16gica estan definidos con respecto a estos axiomas
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funcién mas externo en I; en cualquier otro caso f es un simbolo de funcién definido. En teorias donde se
hace la distincién anterior, la signatura £ queda particionada como £ = ClJ F, donde C es el conjunto
de simbolos de funcién irreducibles y F' es el conjunto de simbolos de funcién definidos. A continuacién
revisamos las nociones bésicas de CLP [14]. :

Sea Il = ¢ UM, con g NMg = @. Un (II, X)-programa es un conjunto de cldusulas de la forma:
H — ¢O.0 H « cOBy,...,B,., donde ¢ es una (I, X)-restriccién finita (posiblemente vacia), y H (la
cabeza) y By, ..., By (el cuerpo), # > 0, son (IIp, I)-atomos. Un objetivo es una clausula de programa
sin cabeza. B

Dada una estructura X' [14], se dice que una restriccion c es X-soluble (en simbolos X |= Je) sii existe
una X-valuacién §-(una valoracién sobre el soporte de X) tal que X |= cf. Se dice entonces que 6 es una
X-solucién de c¢. También se dice que ¢ es consistente.

La semaéntica declarativa de un programa CLP puede verse tanto en términos de consecuencia légica
como con un estilo algebraico. La respuesta a un objetivo G no es una sustitucién, sino una conjuncién de
restricciones ¢ tal que: (P,9) k= (V) (¢ = G) (versién légica) y P =x (V) (¢ = G) (versién algebraica),
donde P es un programa CLP, X la estructura y S es una teorfa que axiomatiza X [14]. La teoria CLP
impone restricciones sobre X, & y sus relaciones para establecer equivalencias entre las seménticas.

Sea P un programa CLP(X) y G =« cDAj, ..., An. un objetivo. Definimos una configuracién como el
par C = (—cOAy,...,Aps). Sea Go =— coOB. un objetivo inicial. La configuracién Co = (+ co O B)
es una configuracién inicial. Una configuracién terminal C tiene la forma C = (— ¢ O ), donde ¢
representa la restriccién computada correspondiente a esa derivacién.

Un intérprete (ansioso) de un lenguaje CLP(X) se basa en una generalizacién de la regla de SLD-
resolucién utilizada en programacién légica convencional y en un algoritmo apropiado para resolver re-
stricciones en el dominio de computacién correspondiente. Intuitivamente, una computacién CLP (ansiosa)
puede verse como una secuencia de pasos de reduccién de objetivos en la que se acumulan restricciones,
posiblemente simplificadas (previa comprobacién de su satisfacibilidad). La computacién termina con un
conjunto satisfacible de restricciones como respuesta?. )

La regla estandard que describe un paso de (P, X')-computacién se define del siguiente modo [1,2,14]:

3 n variantes de clausulas en P (H; Hcgpﬁj.,j =1,...,n) A
E={cl,chy...,ch, Ai=Hi,...,An=Hp} A XEIciU?¥)
(4— c,'DAl,...,An) —cLP(X) (1— C.'UE DBl,...,B")

Cuando la condicién X | 3(c;UE) se elimina de la premisa de la regla se obtiene un intérprete perezoso para
el lenguaje CLP comparable al que se describe en [11]. En [11] se asume ademds que un procedimiento
de simplificacién de restricciones se aplica en cada paso. Este procedimiento es capaz de detectar, en
ocasiones, la insatisfacibilidad de la restriccion. '

3 Semantica Operacional (perezosa) para CLP(H/£)

CLP(H/E) es un lenguaje disefiado para realizar la integracién de la programacién légica y ecuacional
en el marco de la programacién 16gica con restricciones. Informalmente, un programa CLP(H/£) consta
de dos conjuntos de cldusulas de Horn definidas. Uno de ellos, la parte relacional, contiene sélo clausulas
cuya cabeza es un atomo (no ecuacional) y cuyo cuerpo puede contener tanto dtomos como restricciones
(ecuacionales). La parte funcional contiene sélamente cldusulas constituidas enteramente por ecuaciones
(cléusulas de Horn ecuacionales o, equivalentemente, ecuaciones condicionales). Formalmente, sea llc =
{=}, I =McUllp y Mg NIl = @. Definimos un (II, X)-programa CLP(H/€) como un (II, X)-programa
extendido con una X-teoria ecuacional de Horn candnica €.

3.1 Derivaciones perezosas

En este apartado se formaliza un mecanismo computacional perezoso como semdntica operacional del
lenguaje CLP(#/E). Nuestra nocién de computacion perezosa es similar a la nocién de resolucién perezosa
presentada en [12] y a la nocién de reduccién de objetivos que se define en [11], donde la solubilidad de las
restricciones no se exige en cada paso. Es evidente, no obstante, que una estrategia ” demasiado” perezosa
detectaria la inconsistencia de las restricciones ”demasiado” tarde, produciendo una explosién inaceptable

1ot

-2Debido a que las restricciones no se r lven comp te en cada paso de computacién se debe notar que, en el caso
particular de la estructura /€, esta forma de resolucién evita el probl de la posible infinitud del nimero de resolventes
entre una cldusula de progr y una cldusula objetivo que se p en las definici 14sicas de resolucién ional
(donde, a causa de la posible infinitud del conjunto de £-unificadores de un par de térmi , el io de bisqueda de la
resolucién puede no sélo ser infinito en profundidad sino también en amplitud) [12].

>
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del arbol de derivaciones CLP. La capacidad para detectar la insatisfacibilidad de las restricciones es
muy importante para podar caminos superfluos del arbol y evitar asi computaciones innecesarias. En lo
que sigue formalizamos la idea de un simplificador (incremental) de restricciones que también analiza la
insatisfacibilidad de las mismas. En este contexto incrementalidad significa que no es necesario repetir
todo el trabajo realizado en el paso de computacién previo cuando se afiade incrementalmente una nueva
restriccién.

DEFINICION 3.1.1 (relacién de transicién — ¢y, pewsey)- Sea c una restriccién. Supongamos que ¢ puede
escribirse de la forma ¢y Uc; (cualquiera de las cuales puede ser vacia) donde ¢, es equivalente a un conjunto
de ecuaciones en forma resuelta §; [18]. Entonces llamamos representacién de ¢ al par (6;,¢; )3, En lo
que sigue no haremos distincion entre restricciones y su representacién. Usaremos el terminal fail para
representar restricciones inconsistentes. La regla que describe un paso de computacidn perezosa para
CLP(H/E) a partir de una configuracién ( — ¢; O A, ..., A, ) viene dada por:

3 n variantes de clausulas en P (H; <—C§D§j.,j =1,...,n) A
é={c|,ch,...,ch, Ay =Hy,...,An = Ha} A
ciy1 = Stmplificacion(ci, &) A ci41 # fail

(‘— ¢;0Ay, ..., An ) ——LcLP(n/€) ( —¢;410By,..., B, )

donde la funcién Simplificacién(c;,¢) en la premisa de la regla reduce la restricién ¢; Ué a una
forma (més simple) equivalente mediante un conjunto apropiado de transformaciones, que se describira
posteriormente, sin comprobar su solubilidad en la estructura H/£, i.e. sin estudiar el problema de la
&-unificabilidad de las ecuaciones. El efecto de la simplificacién es reducir el espacio de bisqueda de
las restricciones disminuyendo, consecuentemente, el indeterminismo. La restriccién c;41 resultante del
proceso de simplificacién equivale légicamente a la restriccién ¢; U ¢ original en el sentido de que tiene las
mismas soluciones sobre la estructura H/€. Si la vuelta de la funcién es fail, la restriccién ¢; U ¢ es
inconsistente.

Una configuracién terminal C tiene la forma C = (« ¢ O ). Si la restriccién c es £-unificable entonces
representa la restriccién respuesta computada correspondiente a esa derivacién.

La correccién y completitud de este cdlculo es consecuencia inmediata de los resultados en [11,14], que
se aplican a cualquier lenguaje que puede formalizarse como una instancia del esquema.

3.2 Conjunto de Transformaciones Sinticticas

En la premisa de la regla que describe un paso de computacién perezosa — ;¢ p(n/¢) Se evalia la funcién
Simplificacion(c;, €), que reduce la restriccién ¢;UE a una forma (mds simple) equivalente. A continuacién
se describe en forma de reglas de inferencia el conjunto de transformaciones que definen esta funcién.

DEFINICION 3.2.1 (relacién de transicién —rpans). Sea 0 una sustitucién. Sea E un conjunto de ecua-
ciones. Definimos una TRANS-configuracién como un par T = ( 6,E Y*. Se define la relacién —ppans
entre restricciones mediante el siguiente sistema de transicion.

(1) Regla de eliminacién de e :uaciones triviales:

zeV
(01 ({:B:I} UE)) ~—JTRANS (0, E)

(2) Regla de reordenacidn:

z €V AL EV A data(t)
(é: ({t=2} U E)) —rrans (é: ({z=t} U E))

(3) Regla de eliminacidn de variables:
z € V Adata(t) Az & V()
(ér ({z=1} U E)) —rrans (6.{X/t}, EO)

(4) Regla de descomposicién de términos:

3La restriccién vacia se representa por ( ).
4Denotamos con § la representacién ecuacional {zy = t1,...,on = tn} de la sustitucién 8 = {z1/t1, ..., Tn/tn}.
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fecC
(8, ({f(51y--r8n) = 1, ,t0)} UE)) —rrans (8, ({51 =t1}U...U{sn =ta} UE))

(5) Regla de reescritura de términos condicional® :

A=p <& €EANefu=Xtc A =efu—po] A so|ptoc V(s=t)€E
(6, (e UE)) —rrans (8, (¢ U E))

(6) Reglas de fallo:

<9, ({f(sleZ:-”:sn)=g(t1,t2y--~ytm)} UE)) —rrans fail

z € V Adata(t) Az € V()
(8, {z=1} U E)) —rpans fail

siendo data(t) la relacion definida como:
data(t)si (€ C) V (t€V) V (t=f(t1,...12) A f € C A (Vi, 1 <i< n,data(t;)))

DEFINICION 3.2.2 (TRANS-configuracién terminal T). Definimos el conjunto de TRANS-configuraciones
terminales de la siguiente forma: { (0, E') /(6 ,E) #rrans }U{fail}.

Es conocido que cada regla del cdlculo —rrans transforma un conjunto de ecuaciones 6 U E en otro
conjunto 6’ U E’ con el mismo conjunto de H/E-soluciones [12]. Si el célculo termina en fail el conjunto
de ecuaciones original es inconsistente. Claramente, el cilculo —rz,ns siempre termina para teorias
ecuacionales candnicas y es independiente del orden en que hayan sido aplicadas las reglas® [12]. Se debe
notar la incrementalidad en el proceso de simplificacién de las restricciones gracias a la representacién
adoptada.

DEFINICION 3.2.3 (Comportamiento del célculo —>TRAN5)V.
Sea Ty = (60, (cUch)). Definimos el comportamiento de la relacion —rrans como la funcién:

e o, A o~ 8, ¢y siTy— 6,
Simplificacion((8, c),&) = { ,(faiI ) T _};}'::z _(faiI )

" El siguiente ejemplo ilustra cémo el mecanismo anteriormente descrito evita el problema de la no termi-
nacién de un paso de computacién CLP(H/£) ansiosa cuando la restriccién acumulada no es satisfacible.
Se debe notar que nuestro concepto de derivacion perezosa recupera la capacidad de computar funciones
que no posee el mterptete CLP(H/E) que se obtiene como instancia de la definicién estdndar presentada
en la seccién 2. :

EjemPLO 3.2.4. Sea (P, &) un programa CLP(H/E) definido por las siguientes clausulas:

(p) P(F(2)) — Og(Z). (p2)al0) (e1) fla)=a. (e2) F(d(X)) = F(X).

Consideremos el objetivo inicial Go =~ Op(b). La configuracién CLP(H/£) inicial es Co = (— Op(b)).
Considerando la cldusula (p,), la nueva restriccién & es ¢, ={ b= f(Z) }.

Un intérprete ansioso para CLP(H/E) deberia decidir la satisfacibilidad de la restriccion &, antes de
efectuar el correspondiente paso de computacion. El intento de E-unificar la restricion (inconsistente) ¢
utilizando la regla (e;) fallaria al derivar la ecuacién (ground) inconsistente {» = a}. Sin embargo la
derivacion b = f(Z) = (z7ax)1e5) b = F(X) = (xrax)1ey b = F(X') — ... es infinita por aplicacién de
la regla (e3).

Teniendo en cuenta que Simplificacion( (),{b = f(2)}) = (0, {b = f(Z)}) = ¢}, el mecanismo
computacional perezoso descrito en la seccién 3.1 puede probar la transicion Co — crpmye) (€10 ¢(Z) )

Considerando ahora la cliusula (p2), la nueva restriccién es é; = {Z = a}. Teniendo en cuenta que

(0, {b=F(2)}U{Z=0})) —>raansw ({Z=0}, {b=F()}) =rnans ({Z=4a}, {b=2a})

5Las variables de la cléusula (A = p < &) se asumen estandarizadas aparte.

SPara la terminacién de la regla de reescritura condicional el sistema de reescritura debe ser decreciente en el sentido de
{16,21]. Esta propiedad es mas fuerte que la de terminacién y asegura la decibilidad de la relacién —x para sistemas de
reescritura condicionales.
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—rrans @) Sfail se tiene que ¢} = Simplificacién(( 0, {b = f(2)}),{Z = a}) = fail y, como
consecuencia, no es posible probar la correspondiente transicién — torp(nye)- El objetivo Gg fracasa, por
tanto, finitamente.

EJEMPLO 3.2.8. Sea el siguiente programa CLP(H/E) que define el mimero de elementos de una lista:
(e1) n_elementos(A) = 0. (e3) n_elementos(X.T) = 1+n_elementos(T).

Consideremos el objetivo inicial Gy = «— n.elementos(a.b.c) = X 0. El intérprete (ansioso) que sc

describe en la seccion 2 comprueba la satisfacibilidad de la restriccion en el objetivo Gy y devuelve Ia

propia restriccién como respuesta. El intérprete que se describe en esta seccidn simplifica la restriccién

n.elementos(a.b.c) = X computando la restriccién respuesta X = 3.

3.3 Optimizacién del cdlculo —,p,ys

A continuacién presentamos una optimizacién del calculo de simplificacién de restricciones que est4 basado
en la idea de convergencia de operadores (operator Joinability) que se describe en [7]. En lo que sigue
extendemos dicha nocién al caso de sistemas de reescritura condicionales. Fn [3] se redefine este concepto
en el marco formal de la teoria de la Interpretacién Abstracta.

Sea R un sistema de reescritura de términos sobre la signatura ¥. Construimos un sistema de reescrit-
ura R’ derivado.de R de la siguiente forma:

o Para cada (f(t1,13,...,ta) — g(s1, 53, ..., 8m) <= &) € R, se afiade a R’ la regla {f — g < out(é)}.

e Para cada (f(t1,83,...,ts) > X <8 €eR, X €V Yy para cada g; € T se aiiade a R’ la regla
{f—ag< out(é, X, g;)} . :

donde out(é) = {out(t) = out(s) | (¢t = 5) € &} siendo out(t) el simbolo més externo de ¢ si ¢ ¢Vyt
en cualquier otro caso, y oui(é, X, g;) es el (multi-)conjunto de ecuaciones out(é, X, g;) = {out(t, X, ;) =
out(s,X,g:) | (t = s) € €} en el que oui(t, X, ¢i) es el simbolo de funcién maés externo del término £ si
t €V, g;siteslavariable X y t en cualquier otro caso.

La nocién de convergencia de operadores es una nocién decidible que puede ser implementada, e.g.,
mediante un sencillo proceso que construye el grafo de larelacién — ./ de acuerdo con las reglas del sistema
de reescritura R’. Dos simbolos de funcién f,9 € X son convergentes en R/, f | s g, si los caminos en el
grafo que parten de los vértices correspondientes tienen, al menos, un vértice comiin [23]. Se debe notar
que el conjunto de vértices de cada grafo es finito puesto que el nimero de reglas en R’ lo es.

PRrOPOSICION 3.3.1 ([7]). Una ecuacidn f(f) = g(5) es satisfacible en R sélo si Flrrg.

El célculo —rrans puede reforzarse haciendo uso del resultado anterior con la introduccién de la
siguiente regla: :

f Ve g
({f(sl,sz,...,s,.)=g(t1;t2,...,tm})UE) —rrans fail

EJEMPLO 3.3.2. Sea (P,£) un programa CLP(H/E ) definido por las siguientes reglas:

(1) p(6(2)) = D a(2)”  (p2) afc). (e1) a({(X)) = a(X). (ea) B(EX)) = b(X).
Sea Go = « 0O p(a(X)) el objetivo inicial. La configuracién inicial es entonces Co = (— O p(a(X)) ).
Utilizando la regla (p;) del programa se tiene la restriccién acumulada & = { a(X) = b(Z) }. La incon-
sistencia de € sdlo puede reconocerse tras detectar la no convergencia de los operadores mds externos a y
b, i.e. a [/ b, respecto a las reglas del sistema derivado R’ = {e—ria,b—r b} El clculo —pp,ys
original no detecta esta inconsistencia dado que ninguna de las reglas de transformacién es aplicable a é.
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Anexo. Un intérprete Prolog (perezoso) para CLP(H/£)

Un intérprete Prolog (perezoso) para programas CLP(H/E) se define, esencialmente, mediante cuatro
predicados: solve/3, ics/3, simplify/6 e inwing/3. El primero de estos predicados conduce las
transiciones del nivel CLP(H/) del intérprete. Los otros dos realizan el segundo nivel del sistema,
simplificando (incrementalmente) las restricciones y detectando, en su caso, su insatisfacibilidad. El
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predicado inwing/3 define un procedimiento de narrowing condicional bésico que se puede utilizar para
comprobar la satisfacibilidad de las restricciones en cada configuracién terminal.

En la definicién del modelo operacional del lenguaje se adopté la regla de computacién estindar del
modelo CLP, en la que todos los dtomos existentes en el objetivo se seleccionan simultdneamente [14]. En
la implementacién se utilizan las reglas estdndar left-to-right y top-to-botiom en profundidad de Prolog.
A continuacién describimos el procedimiento solve/3 ~ que implementa el nivel superior del intérprete
CLP(H/E).

Las clausulas de programa se almacenan como cliusulas unit: clause_(Head,Body,ConstrBody) cor-
respondientes a una regla del programa Head:- ConstiBody O Body., donde ConstrBody y Body son,
respectivamente, la parte ecuacional y relacional del cuerpo de la cliusula. Los argumentos del predicado
solve/3 son: la lista de dtomos a resolver, el estado de partida del simplificador de restricciones y el
estado con que termina.

solve([],ICS state,ICS state).

solve([Goal|Restgoall, PrevICS.state,BevICS state):-
solve(Goal,PrevICS.state,TempICS.state),
solve(Restgoal ,TempICS state,HewICS state).

solve(Goal,PrevICS.stato,l_evICS.stato) -
flatgoal(Goal ,Flatgoal,Listeqgs), clause_(Flatgoal,Body,ConstrBody),
append(Listeqs ,ConstrBedy,TildeConstr),
ics(PrevICS.state,TildeConstr,TempICS.state),
solve(Body,TempICS_state,HewICS state).

El procedimiento flatgoal/3 realiza un aplanamiento del subobjetivo Goal, sustituyendo cada uno
de sus argumentos por una nueva variable y afiadiendo la ecuacién que expresa la igualdad entre ambos a
la lista de restricciones Listeqs. El nicleo del procedimiento solve/3 es el predicado ics/3, que define
el segundo nivel del sistema. Los argumentos de ics/3 son: el estado de partida, la nueva restriccién
¢ a acumular y el estado resultante que incorpora la restriccién (simplificada) acumulada. El predicado
simplify/5 define el nivel inferior del sistema, implementando las reglas del sistema —;,ys descritas
en la subseccién 3.2. ) i
ics(PrevICS state,Tildeconstr,HewICS state):~

PrevICSstate=(Constr,Hat_theta), BevwICS state=(Constr.prima,Hat theta prima),

apply-sust(Tildeconstr,Hat_theta,Tilde hat_constr), append(Constr,Tilde hat_constr »Tempconstr),

sixplify(lht.t'heta,'l‘enpconstr,Hat.thata.pri-a.‘.‘-outr.prilu,Fai.l) , Fail.

Las clausulas de la teoria ecuacional estan almacenadas como cliusulas Prolog con la siguiente forma
=-(Left,Right):~ Condition. Siguiendo las ideas de [6], se ha programado un procedimiento init/0
que computa el conjunto de ocurrencias no variables de las partes derechas de las cabezas de las cldusulas
de la teoria ecuacional:

init:- clamse(=-(L,R),C), occ(R,0R), assertz(rwr(L,R,0R,C)), fail
init.

o0cc(T,0) :- var(T), !.

occ(T, [1|Ann]) :- T=..[F|ARG], occi(ARG,Ann).

occi([1,[1).

occ1 ([TH|TT], [A|Ann]) := occ(TH,A), occi(TT,Amn).

El procedimiento inwing/2 implementa un procedimiento de narrowing condicional con regla de com-
putacién left-to-right y regla de bisqueda top-to-bottom en profundidad.

inwing(T,S) := occ(T,0T), occ(S,08), !, marred(T,0T,TR), narred(S,0S,SR), TR=SR.
narred(T,0,T):- !. ’
narred(TC, [1|0arg] ,TR) :~ TC=..[F|irg], narrarg(Arg,0arg,Barg),
TCi=..[F|Bargl, narrterm(TCi,TR).
narrterm(T,T).
narrterm(TC,TR) : - rer(TC,R,0R,T), call(T), narred(R,O0R,T).
narrarg([],01.0D).
narrarg([41|irg], [01|0arg], [AR|ArggR]) : - narred(i1,01,4R), narrarg(Arg,Oarg,Argh).
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