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Préambule

Le titre de ce m´emoire,�Prolog de Aà Z, ne fait pas r´eférence `a son contenu. En
effet, il n’est pas exhaustif, et donne une plus large part aux travaux de son auteur qu’il
ne conviendrait `a un ouvrage exhaustif — il ne faut pas confondre le A et le Z, et l’Alpha
et l’Omega. Le titre fait référence `a l’organisation du m´emoire, qui pour une grande part
prend la forme d’un lexique.

Cette organisation a trois origines : d’abord, les travaux pr´esentés ici ontété conduits
à plusieurs niveaux d’abstraction qui entretiennent des relations de d´ependance mutuelle,
ensuite, nous avons voulu fournir des ´eclaircissements sur des concepts et des noms qui
sont utilisés parfois rituellement et sans conscience de leur signification, alors qu’ils sont
importants pour le domaine ´etudié, et enfin, le langage de programmation titre,�Prolog,
est lui même con¸cu à la croisée de plusieurs th´eories. L’organisation en lexique permet de
rendreégalement visibles toutes ces dimensions.

Les travaux pr´esentés dans ce m´emoire ontété conduits `a plusieurs niveaux d’abstrac-
tion qui interagissent. Cela est conscient et d´elibéré car pour nous il n’´etait pas question
d’étudier l’implémentation d’une famille de langages de programmation sans connaˆıtre
leur utilisation. Et inversement, mˆeme si l’utilisateur ordinaire n’a pas `a connaˆıtre l’implé-
mentation, les experts qui la connaissent peuvent promouvoir telle ou telle pratique de pro-
grammation. Chaque langage de programmation propose des techniques de programmation
particulières dont on veut parfois d´evelopper l’usage. Il faut pour cela que l’impl´ementa-
tion ne cause pas de mauvaise surprise `a l’utilisateur. Celui-ci aura en retour de nouvelles
exigences, qui doivent `a leur tourêtre implémentées, etc. Cette d´emarche a guid´e nos tra-
vaux sur�Prolog. Ils ont bien sˆur été présentés et publiés les uns apr`es les autres, mais
selon une s´equence un peu arbitraire. Ils ont aussi fait l’objet de synth`eses partielles, mais
il nous a sembl´e que ce m´emoireétait le bon endroit pour tenter une pr´esentation moins
hiérarchique.

Le vocabulaire de la programmation logique utilise rituellement des expressions comme
((clause de Horn)) ou ((base de Herbrand)). Qui sont Horn et Herbrand? Quel est le rapport
entre Jacques Herbrand mort en 1931 et la programmation logique n´ee vers 1970? Chacun
sait ce que sont les d´enotations de((clause de Horn)) et ((base de Herbrand)), mais la signi-
fication de ces expressions est beaucoup moins connue. En d’autres termes, si la d´efinition
des clauses de Horn est largement connue, le pourquoi de cette r´eférence `a Alfred Horn
l’est beaucoup moins. La th´eorie de�Prolog apporte son lot d’expressions rituelles avec
les ((formules de Harrop)) et les((�-termes simplement typ´es)). Qui est Harrop? Pourquoi
((simplement typ´es))? L’usage rituel d’une expression dont on oublie la motivation n’est
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pas une habitude sp´ecifiqueà la programmation logique : le vocabulaire de l’interpr´eta-
tion abstraite utilise l’expression((connexion de Galois)), celui de la programmation utilise
((méthode de Horner)). Nous avons voulu r´epondre `a ces questions et `a d’autres comme
((Comment marche l’unification des�-termes?)), et d’abord((Qu’est-ce qu’un�-terme?)).
L’objectif est de fournir des r´eponses l`a où la littérature n’en donne presque pas hormis les
écrits originaux (cas de Horn et, dans une moindre mesure, de Herbrand), ou d’´eviter au
lecteur un d´etour là où la littérature abonde mais la question est si centrale `a notre sujet
que l’accèsà une réponse rapide est n´ecessaire (cas des�-termes). L’ouvrage((Logique,
réduction, résolution)) (René Lalement, Masson, 1990) comble ce genre de manque pour
le domaine qu’il couvre : les th´eories des programmations fonctionnelles et logiques, de
la calculabilité et de la complexit´e. Il ne couvre pas�Prolog, mais la plupart des th´eories
qui en sont `a l’amont, et il les traite en plus grand d´etail que nous le faisons dans ce m´e-
moire. Nous y renvoyons donc le lecteur pour toute question qui n’est pas directement li´ee
à�Prolog.

Le langage�Prolog est fond´e sur les mˆemes th´eories que la programmation logique et
la programmation fonctionnelle, calcul des pr´edicats et�-calcul, mais il en fait un usage
diff érent qui permet justement la rencontre des deux th´eories dans un mˆeme langage de
programmation. Par exemple, la th´eorie de la programmation logique exploite beaucoup
le point de vue des mod`eles du calcul des pr´edicats, alors que la th´eorie de�Prolog ex-
ploite plutôt le point de vue des preuves. De la mˆeme mani`ere, la théorie de�Prolog est
en partie fond´ee sur le�-calcul, mais n’en fait pas le mˆeme emploi que la programmation
fonctionnelle. Donc, ce n’est pas seulement l’((autre)) composante qui est nouvelle pour
un programmeur logique ou fonctionnel ; la composante qu’il croit connaˆıtre est aussi trai-
tée en de nouveaux termes. Pr´esenter�Prolog exige donc de r´epondre `a de nombreuses
questions, y compris de la part d’un auditoire qui est th´eoriquement proche.

Répondre `a ces questions dans des incises ou dans des notes a plusieurs inconv´enients.
D’abord cela n’offre pas une bonne visibilit´e aux réponses car elles ne sont accessibles que
séquentiellement, au fil du texte. C’est ainsi que les notes d’un ouvrage peuvent ˆetre ré-
éditées isolément pour leur donner la visibilit´e qui leur manquait : par exemple((Éléments
d’Histoire des Math́ematiques, Nicolas Bourbaki, Hermann)) est un recueil des notes histo-
riques de((Éléments de Math́ematique, ibid.)). De plus, cela abuse des ressources typogra-
phiques. En effet, de la taille mˆeme des caract`eres employ´es dans les notes en bas de page
on peut inférer qu’elles sont pr´evues pour un usage marginal. Y mettre ce qu’il est essentiel
de connaˆıtre pour comprendre le texte principal constitue donc un abus.

L’organisation en lexique est classiquement utilis´ee pour pr´esenter des domaines multi-
dimentionnels lorsque l’auteur ne souhaite pas privil´egier une dimension (((Shakespeare
de A à Z, Michel Grivelet, Aubier, 1988)), ((Le dictionnaire Khazar, Milorad Pavić,
Belfond)), ((Le dictionnaire encycloṕedique du ǵenie logiciel, Henri Habrias, Masson,
1997)), etc.). Elle a trouv´e ces derni`eres ann´ees un prolongement informatique dans la no-
tion d’hypertexte. Ce mémoire a donc naturellement aussi une version ´electronique qui
utilise la technologie de l’hypertexte1.

On trouvera dans une premi`ere partie de ce m´emoire des essais sur quelques aspects de
�Prolog, de son impl´ementation et de ses applications. Cette partie ne contient pas de d´efi-
nitions formelles ni de th´eorèmes, et les formules qu’elle contient sont d’abord des illustra-

1. http://www.irisa.fr/lande/ridoux/LPAZ/lpazhtml.html
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tions. Une deuxi`eme partie est un lexique qui contient les d´efinitions des concepts utilis´es
en�Prolog, le rappel de th´eorèmes utiles, et la description succincte des travaux qui ont
conduità utiliser quasi rituellement le nom de leurs auteurs. Les deux parties contiennent
des liens vers des sections de la premi`ere d’entre elles et vers des articles de la seconde (par
exemple�Prolog(114) où 114 est le num´ero de la page qui contient l’article�Prolog).
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Mise en œuvre et application de
�Prolog

Introduction

Les résultats pr´esentés dans ce m´emoire portent sur plusieurs aspects d’un langage de
programmation,�Prolog, qui a ´eté défini vers 1986 parDale Miller (104) à l’université de
Pennsylvanie (UPenn). Ils ont été obtenus au cours d’environ huit ann´ees, deux th`eses,
quelques stages (DEA, Magistère, ingéniorat), l’implémentation d’un syst`eme �Prolog
complet et plusieurs applications des recherches d’autres auteurs. Nous les pr´esentons ici
plutôt informellement, en les faisant pr´ecéder d’une discussion sur la recherche en lan-
gage de programmation et d’une pr´esentation de�Prolog. Nous ´eludons le plus possible
les travaux pr´ecédant cette p´eriode (gestion de m´emoire,MALI (103)), même s’ils ont servi
de((marche d’approche)) aux travaux pr´esentés ici.

Ces travaux ont donc port´e sur un langage de programmation (impl´ementation, appli-
cation, extension), et les utilisateurs de notre syst`eme ont trouv´e des réponses `a certains
de leurs probl`emes dans ce langage de programmation ou dans d’autres langages qu’il
était aisé de mettre en œuvre en�Prolog. Cette mani`ere de proposer (ou trouver) des r´e-
ponses linguistiques aux questions pos´ees par l’exploration des applications de l’informa-
tique s’oppose `a un point de vue plus d´enotationnel qui montre que la plupart des langages
de programmation peuvent exprimer les mˆemes fonctions. Nous d´efendrons le point de vue
linguistique dans un essai sur la recherche en programmation.

Le point de vue linguistique conduit `a trouver des r´eponses dans un langage existant
ou à en inventer un sur mesure. Dans le dernier cas, on ne souhaite pas toujours le mettre
en œuvre de la mani`ere lourde et analytique des compilateurs et interpr´eteurs traditionnels.
Dans bien des cas, le langage invent´e est une variante d’un langage existant et le passage du
nouveau `a l’ancien se con¸coit à peu de frais, au moins conceptuellement. On pr´eférera donc
une mise en œuvre l´egère qui ne s’occupe que des diff´erences avec le langage d’origine. La
technique de la m´etaprogrammation permet cette approche, mais exige des capacit´es parti-
culières du langage de m´etaprogrammation. Nous montrons dans un autre essai comment
�Prolog peut ˆetre consid´eré comme un langage de m´etaprogrammation.

Le langage�Prolog consiste en une combinaison originale de traits d´eja présents dans
des langages de programmation appartenant `a des familles distinctes et de traits compl`e-
tement nouveaux. La question de son impl´ementation se pose donc imm´ediatement. Nous
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y avons répondu en proposant une architecture de syst`eme�Prolog, en exhibant certains
aspects qui sont cruciaux pour l’efficacit´e de l’exécution et en proposant des strat´egies pour
les implémenter. Nous pr´esentons une s´election de ces aspects dans un essai sur l’impl´e-
mentation.

Nous avons eu un retour de l’utilisation de notre syst`eme par nous-mˆeme et par des
utilisateurs plus ou moins distants. En effet, nous sommes les utilisateurs de notre propre
système d’abord parce qu’il s’agit d’un autocompilateur (un compilateur de�Prologécrit
en�Prolog), et aussi parce nous avons explor´e les relations entre�Prolog et les grammaires
formelles. Un essai d´ecrit ce travail sur les grammaires formelles et un autre d´ecrit les
applications entreprises par d’autres utilisateurs.

Ce retour d’exp´erience nous a fait essentiellement conclure que la discipline de typage
de�Prolog n’était pas satisfaisante. Nous avons donc propos´e une discipline nouvelle en
programmation logique qui s’applique aussi bien `a Prolog qu’à�Prolog, et qui r´esout les
problèmes pos´es. Nous d´ecrivons ce travail dans un autre essai qui nous conduit directement
au dernier essai sur les prospectives car cette nouvelle discipline de typage n’a pas encore
été implémentée. Nous y d´ecrivons aussi d’autres travaux qui nous ont ´eté inspirés par ces
années de recherche, que nous n’avons jamais entrepris, mais que nous ne d´esesp´erons pas
d’entreprendre ou de voir entreprendre.

Nous présentons ces essais dans l’ordre de cette introduction. Il correspond `a peu près
au déroulement du temps, et va du plus g´enéral au plus particulier avec un retour aux id´ees
générales dans la prospective.

La recherche en programmation

La programmation des ordinateurs trouve son cadre formel dans des r´esultats qui les
ont largement pr´ecédé et qui viennent de la formalisation de la notion de fonction effec-
tivement calculable. Ce cadre formel fixe les limites de ce qui peut ˆetre programm´e, des
propriétés des programmes qui peuvent ˆetre prouvées et de la complexit´e des probl`emesà
faire résoudre par des programmes. L’´etude de la complexit´e a bien sˆur connu des d´evelop-
pements importants apr`es l’avènement des ordinateurs, mais la pr´eoccupation existait bien
avant eux.

Sauf rare exception (par exemple, mod`ele de programmation fond´e sur la mécanique
quantique), la recherche en programmation n’a pas pour objet de repousser ces limites, mais
plutôt de mieux les occuper. Cela signifie essentiellement mieux utiliser les ressources, ma-
chines, temps, hommes, argent, `a la fois lors de la production des programmes et lors de leur
exploitation. Nous prenons((mieux utiliser les ressources)) dans un sens tr`es large qui com-
prend aussi((ne pas causer de catastrophes)). En particulier, mieux utiliser les ressources
lors de l’exploitation est crucial lorsque la programmation est au cœur d’un syst`eme vital.
Il s’agit alors de diminuer les risques pour les individus ou la soci´eté.

Que ce soit `a propos de la production des programmes ou de leur exploitation, le dis-
cours des chercheurs m´elange des consid´erations purement formelles et des consid´erations
qui prennent en compte le facteur humain. Le typage en programmation illustre bien cette
dualité. Que le typage permette une v´erification formelle d’une propri´eté des programmes
est incontestable, mais que cette propri´eté soit utile relève plus d’un acte de foi. On peut
se convaincre qu’il s’agit d’une propri´eté utile en se pla¸cant sur le versant technologique
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de la programmation, et en constatant que beaucoup d’autres disciplines technologiques
classifient et normalisent des concepts interm´ediaires afin d’assurer qu’on peut les com-
poser correctement. C’est ce que la programmation fait avec les types. On peut aussi se
placer sur le versant exp´erimental et r´epertorier les erreurs couramment commises par les
programmeurs, et constater que la propri´eté de bon typage en ´elimine quelques unes. Fina-
lement, sur le versant fondamental, la formalisation des types montre que certaines tˆaches
de programmation sont automatisables.

La recherche en programmation est donc une discipline `a deux visages : formalisation et
prise en compte du facteur humain. Son second visage est souvent trait´e cavalièrement. Par
exemple, on voit beaucoup plus souvent qualifier un programme de lisible, ou mˆeme de plus
lisible qu’un autre, que d´efinir la notion de lisibilité, ou l’expressivit´e, ou la maintenabilit´e,
etc. Cette discipline est donc aussi riche en d´ebats sans r´eelle conclusion : on peut lire par
exemple((Goto Statement Considered Harmful)) [Dijkstra 68] et les d´ebats qui ont suivi
dans la revue de lÁCM (Association for Computing Machinery).

Une grande partie de la recherche en programmation s’exerce sur les langages de pro-
grammation eux-mˆemes. En effet, un langage de programmation n’est pas un outil neutre et
interchangeable. Nous allons le montrer `a propos de trois aspects de leur rˆole : la discipline
de programmation, le sch´ema d’évaluation, la m´ethode de programmation. Sous le nom de
((discipline de programmation)) nous entendons ce qui a trait `a l’écriture des programmes,
alors que sous le nom de((méthode de programmation)) nous entendons ce qui a trait `a
l’environnement de programmation.

Langage et discipline de programmation

À un niveau très simple, une discipline de programmation s’exprime souvent par des
slogans. Parmi les plus connus, on trouve les suivants :

Bien d́ecrire les structures de données.

Éviter lesgoto(branchements).

Éviter les effets de bord.

Manipuler les pointeurs avec précaution.

Écrire les assertions.

Commenter !

Il est facile de constater que les langages de programmation ont incorpor´e progressi-
vement certains de ces slogans en les((cablant)) dans leur d´efinition. Les types permettent
de décrire les structures de donn´ees et la programmation objet va assez loin dans ce sens.
Les structures de contrˆole permettent d’´eviter lesgoto. Ici, les langages de programma-
tion structurée donnent un nom `a certains agencements degoto. Des classes enti`eres de
langages de programmation (par exemple, fonctionnelle ou logique) ignorent legoto, et
ont d’ailleurs un nombre tr`es limité de structures de contrˆole. Hors les langages de pro-
grammation fonctionnelle ou logique, beaucoup moins est fait pour limiter les effets de
bord, et même ces langages ont une approche un peu timide qui se limite aux effets
de bord par affectation, mais qui ne fait pas grand chose contre les effets de bord par
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entrée-sortie ou autres contacts avec l’environnement. Nous n’ignorons pas les travaux sur
les entrées-sorties purement fonctionnelles (monades [Wadler 90]) ou purement logiques
(Mercury [Somogyi et al. 96]), mais il s’agit d’un effort tardif dans le d´eveloppement de
ces langages, et qui nous semble n’ˆetre que marginalement exploit´e. Discipliner l’accès
aux pointeurs est souvent fait en les supprimant (par exemple en programmation fonction-
nelle et logique) ou en limitant les op´erations qui s’y appliquent (le langage Java). Nous
n’avons mis le dernier slogan((Commenter !)) que pour marquer une sorte de limite sup´e-
rieure de la possibilit´e de cabler une discipline dans un langage, mais l’avant-dernier slogan
correspond `a une sorte de formalisation des commentaires qui est pr´evue dans le langage
Eiffel.

Il est aussi facile de constater que mˆeme si un langage de programmation cable une
discipline, il ne le fait pas souvent jusqu’au bout, ou alors il r´eintroduit la chose `a éviter
sous une autre forme. Par exemple, legotocoexiste souvent avec des structures de contrˆole
plus élaborées ou renaˆıt sous la forme d’une capture de continuation. Les effets de bord
réapparaissent enML avec les((références)) et en Prolog avec les acc`es enécritureà la base
de données.

Il est d’autres slogans que nous ne partageons pas, qui ne sont satisfaits par aucun
langage moderne, et qui nous semblent relever de la peur de la technologie. On peut les
trouver dans des disciplines de programmation d’entreprise, et dans des syst`emes automa-
tiques qui vérifient qu’elles sont suivies. Les deux exemples qui suivent viennent du guide
d’utilisation de l’outil ((C RuleChecker)) de Logiscope (produit de Verilog). Il s’agit de
deux des r`egles de programmation livr´ees avec le produit et((établiesà partir de normes
de programmation C issues de l’industrie [et] de notre exp´erience en mati`ere d’Assurance
Qualité Logiciel)) (citation d’après le manuel). Nous avons aussi repris la pr´esentation des
règles de ce manuel. Ces r`egles sont livr´ees avec le produit, mais l’utilisateur peut n’en
sélectionner qu’une partie, les modifier et mˆeme en inventer de nouvelles.

cod 26 decl loc : Déclaration de variables locales
Description La déclaration de variables locales `a un bloc d’instructions est

déconseillée.
Rôle Rendre la maintenance plus ais´ee enévitant d’avoir des d´eclarations

n’importe où.

cod 30 recur : Récursivité non recommand́ee
Description Il n’est pas recommand´e d’utiliser la récursivité.
Rôle Rendre le code plus maintenable.

Le premier slogan semble venir de l’envie de faciliter l’exploration des programmes en
faisant en sorte que les d´eclarations soient toutes en des endroits faciles `a reconnaˆıtre (par
exemple, en C, les d´ebuts de proc´edures). C’est ignorer que beaucoup d’outils facilitent
l’exploration des programmes (par exemple, les ´editeurs syntaxiques de l’environnement
Centaur [Borras et al. 89]), et que par ailleurs, rendre des d´eclarations locales permet de les
gérer plus pr´ecisément en rapprochant le texte des d´eclarations des bribes de programme
qui les utilisent.

Le second slogan nous paraˆıt être un archa¨ısme absurde et ne reposer que sur le refus
d’admettre que la maˆıtrise du déroulement pr´ecis des programmes peut ´echapper au pro-
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grammeur. Si le besoin est r´eellement d’empˆecher la cr´eation dynamique et non-born´ee
d’objets et donc la saturation, ce n’est pas la r´ecursivité qu’il faut interdire, mais la r´ecursi-
vité non-primitive et aussi la bouclewhile. En effet, même si cette derni`ere ne consomme
pas nécessairement de m´emoire, elle peut consommer des entiers, et alors la saturation se
traduit par un d´ebordement. Il est ´evident que peu de langages rendent cette nuance visible.
Un langage r´epondant vraiment aux imp´eratifs qui sont `a l’origine de ce slogan devrait pr´e-
senter la r´ecursivité primitive (ou mieuxl´induction structurelle(96) sur les termes d’un type
donné) comme une structure de contrˆole de base.

Langage et machine — abstraite ou concr̀ete

Les langages de programmation et les sch´emas d’ex´ecutions entretiennent des rapports
assez complexes et cela rend les g´enéralisations un peu risqu´ees. Nous appelons sch´e-
mas d’exécution une impl´ementation d’une s´emantique op´erationnelle d’un langage. Au
nombre des questions qui sont r´egléesà ce niveau on trouve la gestion de m´emoire,((Qu’est-
ce qui consomme de la m´emoire et pour combien de temps?)), et le détail de certaines op´e-
rations macroscopiques commel´unification(138) en programmation logique, ou le passage
de param`etre en programmation proc´edurale. Il est souvent commode de consid´erer qu’un
schéma d’exécution est impl´ementé par un machine sp´ecialisée, abstraite ou concr`ete. Nous
allons montrer que les langages de programmation et les machines sont plus fortement li´es
que ne le laisse supposer l’orthodoxie d´enotationnelle.

En principe, un langage de programmation et sa s´emantique abstraite (par exemple, d´e-
notationnelle) pourrait admettre plusieurs s´emantiques op´erationnelles, et encore plus de
schémas d’ex´ecution. En pratique, il n’en est rien d`es qu’on consid`ere toutes les capacit´es
d’une implémentation particuli`ere d’un langage de programmation que son utilisateur doit
connaˆıtre pour produire des programmes utilisables. De plus, mˆeme quand l’id´eal d’indé-
pendance est atteint (par exemple pour le noyau pur d’un langage de programmation), c’est
souvent le sch´ema d’exécution qui dit quelles sont les constructions de programme qui sont
judicieuses et celles qui ne le sont pas. Nous pensons que si deux sch´emas d’ex´ecution d’un
même langage diff`erent tellement que la mani`ere de programmer en est chang´ee, il s’agit
de deux implémentations de deux langages diff´erents. On peut continuer `a leur donner le
même nom lorsqu’il s’agit de langages exp´erimentaux qui ne sont pas compl`etement sta-
bilisés et pour lesquels on ne connaˆıt pas encore de bon sch´ema d’exécution, mais il faut
que ces d´etails soient fig´es dans un syst`eme de plus large diffusion. Cette distinction est
très clairement faite pour la dichotomie nom/valeur du passage de param`etre des langages
de programmation fonctionnelle, mais nous pensons qu’elle devrait ˆetre faite pour d’autres
aspects, plus obscurs, comme la gestion de m´emoire.

La manière de réaliser la récupération de la m´emoire est un trait d’une machine qui
est fortement conditionn´e par le langage. Le plus souvent, un sch´ema d’exécution contient
naturellement la facult´e de récupérer de la m´emoire (par exemple, d´epilement au retour de
procédure), mais tout aussi souvent ce n’est pas suffisant et il faut ajouter une op´eration
explicite de normalisation de la m´emoire occup´ee. On appelle cette op´eration le((glanage
de cellules))2.

2. Cette appellation a l’avantage d’ˆetre compatible avec l’acronyme anglais GC (pourGarbage Collec-
tion/Collector) et d’être relativement bien accept´ee par la communaut´e francophone. Elle a tendance `a remplacer
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La sémantique de certains langages (par exemple, le langage C) est telle qu’ils ne
peuvent admettre qu’un glaneur de cellulesconservatif(c’est-à-dire qui n’est pas certain de
récupérer toute la m´emoire qui n’est plus utilis´ee, mais qui ne doit pas tenter de r´ecupérer
de la mémoire utilisée). Dans le cas de C, les sources d’acc`es aux structures de donn´ees
sont les pointeurs vers le tas, mais ceux-ci peuvent ˆetre transform´es ou même dissimul´es,
de telle mani`ere que le glaneur de cellules doit prendre en compte toute combinaison de bits
qui référence le tas lorsqu’elle est consid´erée comme un pointeur. C’est une vue pessimiste
de l’état de la m´emoire qui peut conduire `a des fuites de m´emoire (memory leaks). Enfin,
les possibilités de dissimulation sont telles que le glaneur de cellules ne peut mˆeme pas
être complètement conservatif. Certaines dissimulations doivent donc ˆetre interdites, d’o`u
on conclut que le langage C avec glaneur de cellules, mˆeme conservatif, n’est pas le mˆeme
que le langage C sans.

On vient de voir un exemple o`u l’introduction d’un glaneur de cellules perturbe la s´e-
mantique d’un langage de programmation. Inversement, la s´emantique peut ˆetre suffisam-
ment abstraite pour r´esisterà ce changement. C’est le cas des langages de programmation
logique ou fonctionnelle. Mais, mˆeme dans ce cas, la mani`ere d’utiliser le langage de pro-
grammation change.

Par exemple, il y a en Prolog trois causes de r´ecupération de m´emoire : le retour-arri`ere,
car il cause g´enéralement un d´epilement, le retour de pr´edicat, qui cause aussi un d´epile-
ment, mais est limit´e par le retour-arri`ere, et un glaneur de cellules, quand il y en a un. Le
dépilement pour retour de pr´edicat est limité par le retour-arri`ere car ce dernier peut vouloir
revenirà la situation d’avant le retour de pr´edicat. Si on d´epilait pour de vrai, il faudrait
stocker le tron¸con dépilé pour permettre de le r´einstaller au retour-arri`ere. On pr´efère en
général faire semblant de d´epiler. La pile d’appel des pr´edicats n’est donc pas tout `a fait
une pile, mais plutˆot une pile cactus.

Les premiers syst`emes Prolog n’impl´ementaient que les deux premi`eres causes (et sou-
vent la première seulement). Ils favorisaient ainsi des idiomes de programmation qui uti-
lisaient le retour-arri`ere. Les syst`emes plus r´ecents impl´ementent les trois causes et on
a même vu sugg´erer de ne plus impl´ementer que la troisi`eme [Bevemyr et Lindgren 94].
Sans changer la s´emantique, cela favorise d’autres idiomes fond´es sur la r´ecursivité plutôt
que sur le retour-arri`ere [Warren 82].

On trouve un autre exemple du rˆole du sch´ema d’exécution avec l’indexation des
clauses en Prolog. Rappelons qu’un programme Prolog est une collection de formules ap-
pelées((clauses)) parmi lesquelles on recherche celles qui permettent de r´epondre `a une
question. Cette collection est partitionn´ee en((prédicats)) qui sont des ensembles de clauses
qui définissent la mˆeme relation. Cela correspond `a l’idée de proc´edure. Dans les premiers
systèmes Prolog, la recherche du pr´edicat se faisait par acc`es direct, mais la recherche d’une
clause dans un pr´edicat se faisait par acc`es séquentiel. Warren [Warren 77] a am´elioré cette
situation en proposant qu’un compilateur calcule un acc`es plus direct sur la base des argu-
ments des pr´edicats dans les tˆetes de clauses ; c’est l’indexation des clauses. Au d´ebut, l’in-
dexation des clauses ne se faisait que sur le premier argument (le plus `a gauche), induisant
un style de programmation qui en tenait compte [O’Keefe 90]. Ensuite, cette contrainte a
été relachée jusqu’à la situation actuelle o`u tous les arguments peuvent contribuer au calcul
de l’indexation, rendant ainsi obsol`etes les anciens idiomes de programmation.

((ramasse-miette)) pour cet usage.
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Dans le cas du glaneur de cellules, un changement de sch´ema d’exécution affecte la
sémantique d’un langage de programmation, C, qui n’abstrait pas beaucoup le mod`ele de
mémoire. Il ne change pas la s´emantique d’un langage de programmation beaucoup plus
abstrait, Prolog, mais il change un comportement observable qui n’est pas d´ecrit par la s´e-
mantique : la complexit´e en mémoire du calcul. Dans le cas de l’indexation des clauses,
le changement de sch´ema d’exécution ne change pas la s´emantique, mais change un autre
comportement observable qui n’est pas d´ecrit dans la s´emantique : la complexit´e en temps
du calcul. Dans un langage temps-r´eel, le temps serait pris en compte par la s´emantique sous
une forme ou une autre (secondes, tops d’horloge, s´equences, histoires) ce qui contraindrait
plus le sch´ema d’exécution. De la mˆeme mani`ere, on peut imaginer un langage((mémoire-
réelle)) (par exemple, pour programmer des syst`emes embarqu´es) où la consommation de
mémoire décrite sous une forme plus ou moins abstraite est prise en compte par la s´eman-
tique.

De tout cela on conclut que le sch´ema d’exécution et l’emploi, voire la s´emantique,
d’un langage de programmation sont plus intiment li´es que par des relations de correction
et de compl´etude d’implémentation. Une s´emantique assez abstraite peut favoriser l’ap-
plication de sch´emas d’ex´ecution importants soit pour l’efficacit´e, soit pour la robustesse
des applications. Au contraire, une s´emantique qui n’est pas assez abstraite peut empˆe-
cher l’application de ces sch´emas d’ex´ecution. Enfin, une s´emantique abstraite n’est pas
nécessairement compl`etement d´ecouplée du temps ou de la m´emoire. Elle peut en rendre
compte sous une forme abstraite. Par exemple, il existe des langages de programmation
temps-réel fondés sur une abstraction du temps qualifi´ee de synchrone [Halbswachs 93].
Même sans abstraction du temps, un formalisme peut ˆetre suffisamment restreint pour que
la complexité de tous ses calculs soit pr´evisible. Un exemple en est les bases de donn´ees
(déductives) pour lesquelles on connaˆıt ainsi des bornes sup´erieures des dur´ees et des quan-
tités de m´emoire nécessaires pour r´epondre `a une requˆete selon le langage de la requˆete ou
des règles de la base de donn´ees déductive [Gottlob 94].

Langage et ḿethode

La programmation n’est pas toute la production d’un logiciel, mais elle en est un pas-
sage oblig´e. Beaucoup ont tendance `a reléguer la programmation `a une phase de codage
qui serait compl`etement d´eterminée par des phases pr´ealables d’analyse des besoins et de
spécification, lesquelles phases pr´ealables seraient ind´ependantes du codage. En fait, un
langage de programmation peut plus ou moins donner prise `a l’application de m´ethodes
ou même induire ses propres m´ethodes. Ainsi, les langages de programmation objet sont-
ils associés à des m´ethodes qui si elles ne sont pas n´ecessairement sp´ecifiques leur sont
fortement associ´ees.

Avec un moindre succ`es (pour l’instant), des langages plus prospectifs proposent
aussi des m´ethodes propres. En fait, ces m´ethodes constituent l’essentiel de leurs pro-
messes. Par exemple, il existe en programmation logique des propositions tr`es concr`etes
concernant la r´eutilisation, la composition, l’h´eritage et la modularit´e [O’Keefe 85,
Ferrand et Lallouet 95, Bossi et al. 96]. Elles combinent une vision structur´ee des pro-
grammes et la vision traditionnelle, compl`etement((plate)), où un programme est un
ensemble de clauses. La vision plate est exploit´ee dans des travaux sur le d´ebo-



14

guage qui montrent entre autres choses comment localiser les clauses qu’il faut corri-
ger [Shapiro 83, Ferrand et Deransart 93, Comini et al. 95]. La programmation logique sus-
cite aussi ses propres versions d’outils de g´enération de jeux de test [Gorlick et al. 90],
d’analyse dynamique de programme (par exemple des traceurs [Ducass´e et Noyé 94])
ou d’outils d’analyse des d´ependances avant ou arri`ere (forward/backward sliceen An-
glais) [Schoenig et Ducass´e 96]. Ce dernier type d’analyse est important pour la localisa-
tion des erreurs et pour l’analyse d’impact en phase de maintenance. Il permet d’extraire
d’un programme, une((tranche)) (sliceen anglais) sur laquelle focaliser la recherche d’une
erreur ou la modification d’un programme.

Les langages de programmation jouent aussi un grand rˆole dans l’application des m´e-
thodes formelles de d´eveloppement. En effet, celles-ci ne sont formelles que pour autant
que leur objet le soit. Par exemple, la programmation logique propose des m´ethodes qui
permettent de traduire une sp´ecification en un programme [Deville 90]. Il faut bien voir
qu’il ne s’agit pas d’un processus trivial. Toute((logique)) qu’elle soit, la programmation
logique classique (y-compris�Prolog) est fond´ee sur des fragments de calcul des pr´edicats.
Ces fragments sont toujours complets calculatoirement, mais rarement logiquement. Le cas
général est donc qu’une sp´ecification n’a pas de transcription logique dans le formalisme
de programmation, alors qu’il existe un programme qui r´ealise la mˆeme fonction. Il n’y
a donc pas de transcription automatique de la sp´ecification en un programme, mais des
heuristiques de traduction qui n´ecessitent l’intervention d’un programmeur. Malgr´e tout,
l’avantage de la programmation logique est d’offrir un cadre uniforme pour les sp´ecifica-
tions et les programmes. La transformation de programmes est un autre exemple o`u les
méthodes formelles b´enéficient de la plus grande abstraction des langages de programma-
tion déclaratifs [Pettorossi et Proietti 96, Proietti 96].

�Prolog

�Prolog(114) est un langage de programmation logique pr´esenté en deux temps(116)

par Dale Miller et Gopalan Nadathur `a partir de 1986. Dans un premier
temps [Miller et Nadathur 86b, Nadathur 87], le premier langage du nom ne compor-
tait qu’une partie de ce qu’on entend actuellement par�Prolog : les�-termes(132) et
l´ordre suṕerieur(107). Les autres capacit´es sont venues dans un second temps [Miller 86,
Miller et al. 87, Nadathur et Miller 88, Miller 89a] sous la forme d’expressions logiques
qui n’étaient pas autoris´ees enProlog(112).

Nous rappelons quelques notions g´enérales de la programmation logique et nous mon-
trons comment elles n’impliquent pas que la programmation logique se limite `a la pro-
grammation enclause de Horn(94). Ensuite, nous d´ecrivons plus pr´ecisément�Prolog sous
l’angle d’une classe d’applications : lamétaprogrammation(104).

Notations

Nous utilisons les notations du calcul des pr´edicats pour pr´esenter les r´esultats logiques,
et la notation concr`ete de�Prolog pour pr´esenter des exemples de programmes (voir aussi
la section((Notations)) — page 65 — du lexique des notions communes).
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Pour le calcul des pr´edicats, nous utilisons les notations^, _,),(, 8 et 9 pour les
connecteurs et les quantificateurs du calcul des pr´edicats. Nous ne faisons pas d’hypoth`ese
sur les priorités relatives des connecteurs, mais en contre-partie nous utilisons plus de pa-
renthèses qu’il est habituel de le faire. Pour augmenter la lisibilit´e des parenth`eses, nous
utilisons les parenth`eses rondes (’(’ et ’)’, lesvraiesparenthèses) pour construire les termes
et les formules propositionnelles, et les parenth`eses carr´ees (’[’ et ’]’, les crochets) pour les
portées de quantificateurs. Il n’y a pas de convention lexicale pour distinguer les constantes
des variables. Elles se reconnaissent `a ce que les variables sont quantifi´ees alors que les
constantes ne le sont pas. Les termes sont construits par�-abstraction(67) etapplication(67).

Pour les exemples de programmes�Prolog nous utilisons la notation du sys-
tème Prolog/MALI (123). Elle utilise les conventions lexicales de Standard Prolog
(ISO/IEC 13211 [Deransart et al. 96]).̀A savoir, les identificateurs de variables li´ees par
une quantification universelle implicite au niveau d’une clause commencent par une ma-
juscule ou le signe(( )), les identificateurs de constantes commencent par une minuscule ou
sont placés entre guillemets simples((’...’ )), les connecteurs(,), ^ et_ sont notés((:–)),
((=>)), ((,)) et ((;)).

De la même mani`ere que pour Standard Prolog, des d´eclarations permettent de doter un
symbole d’une syntaxe d’op´erateur, pr´efixe, infixe ou postfixe. Ces d´eclarations indiquent
aussi la port´ee des op´erateurs `a leur gauche et `a leur droite. Enfin, d’un point de vue syn-
taxique, une clause n’est rien de plus qu’un terme, et il est du ressort d’une v´erification
((sémantique)) de vérifier qu’il s’agit d’un terme construit avec un agencement l´egal de
connecteurs.

Dans le but d’accroˆıtre la lisibilité des programmes, nous nous autorisons la licence
d’utiliser des lettres accentu´ees dans les identificateurs, mˆeme si la syntaxe concr`ete des
identificateurs ne le permet pas. En aucun cas, une diff´erence d’accentuation ne sera la
seule différence entre deux identificateurs du mˆeme exemple.

Les termes sont construits par�-abstraction et application, mais la�-abstraction est
notéexnE au lieu de�xE. Les quantifications universelles au niveau des clauses restent
implicites comme en Prolog, mais celles qui sont imbriqu´ees plus profond´ement sont no-
tées(pi xn�) pour8x�. De même, les quantifications existentielles explicites sont not´ees
(sigma xn�) pour9x�. Les identificateurs de variables explicitement quantifi´ees (quanti-
fications logiques ou�-abstractions) emploient indiff´eremment la notation des variables
ou celle des constantes. Il est alors d’usage de choisir la notation selon la s´emantique
de ces variables : par exemple, majuscule initiale ou(( ...)) pour les variablesessentiel-
lement existentielles(123), minuscule initiale ou((’...’ )) pour les variablesessentiellement
universelles(124)

Les exemples de programmes peuvent aussi contenir deux sortes de d´eclaration. Les
déclarations

kind<symbole constructeur de type><notation d’arité>
ou

kind (<symbole constructeur de type>, ...)<notation d’arité>
introduisent de nouveaux symboles constructeurs de type et leur associent unearité(68). De
même, les d´eclarations

type<symbole constructeur de terme> <notation de type>
ou
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type (<symbole constructeur de terme>, ...)<notation de type>
introduisent de nouveaux symboles constructeurs de termes et leur associent untype(122).

Notons enfin que l’´ecart entre la syntaxe de Prolog/MALI et les autres impl´ementations
de�Prolog (voir la section((Autres syst̀emes�Prolog)) — page 42) n’est pas tr`es grand. La
plus grande diff´erence vient de ce que, dans ces impl´ementations, certains traits comme la
notation de liste et les d´eclarations d’op´erateurs sont inspir´ees de la syntaxe de StandardML

plutôt que de celle de Standard Prolog.

Prolog — clauses de Horn et programmation logique

Prolog est un langage de programmation abstrait qui appartient au paradigme de la pro-
grammation logique. Deux remarques s’imposent. Premi`erement, nous qualifions Prolog de
langage de programmationabstraitpour le distinguer des syst`emes concrets qui sont mis
à la disposition des utilisateurs. C’est ici que se voient des diff´erences de sch´ema d’exé-
cution comme la gestion de m´emoire (voir la section((Langage et machine — abstraite
ou concr̀ete)) — page 11). Deuxi`emement, le paradigme de la programmation logique et le
langage de programmation Prolog sont apparus simultan´ement, le second restant longtemps
la seule instance du premier.

Le fondement logique de Prolog ´etant la théorie des clauses de Horn, on a pu croire
que la programmation logique ´etait la programmation en clauses de Horn et qu’elle laissait
comme degr´e de liberté le domaine de calcul, la strat´egie de calcul, ou la pr´esence ou non
de négation dans les questions ou les corps de clauses. Jouer sur le domaine de calcul abou-
tit à la programmation logique avec contrainte [Jaffar et Lassez 86, Van Hentenryck 89,
Cohen 90, Colmerauer 90]. L’´etude des strat´egies aboutira `a la définition de strat´egies
((exotiques)) (car peu employ´ees, comme le retour-arri`ere intelligent, ou non-strictement
descendantes, comme la tabulation [Warren 92]), ou `a la possibilité de programmer la stra-
tégie (par exemple lefreezede PrologII [Colmerauer et al. 82]) ou d’en compiler une
en se fondant sur une analyse du programme `a exécuter (par exemple le syst`eme Mer-
cury [Somogyi et al. 96]). Des strat´egies dédiéesà l’exécution de Prolog sur des machines
parallèles ont aussi vu le jour [Chassin de Kergommeaux et Codognet 94]. Enfin, la pos-
sibilité d’avoir des n´egations dans les buts et les questions Prolog a inspir´e une quantit´e
énorme de travaux [Clark 78, Apt et Bol 94].

Qu’ont donc ces clauses de Horn qui leur fait jouer un rˆole si central? En fait, elles
satisfont l’objectif de la programmation logique qui est de consid´erer des formules comme
des programmes et la construction de leurs preuves comme l’ex´ecution de ces programmes.
On peut résumer leurs propri´etés en quatre points.

– Les théories de Horn sontconstructives. Cela signifie que la preuve d’un ´enoncé
disjonctif (A _ B) indique toujours quelle branche de la disjonction est vraie (A ou
bienB), et que la preuve d’un ´enoncé existentiel (9xB) fournit toujours la construc-
tion d’unx tel queB est vrai. Il peut bien sˆur y avoir plusieurs branches vraies ou
plusieurs constructions pourx ; elles pourront ˆetreénumérées.

Cette propriété fournit au paradigme de la programmation logique une notion de
résultat: le résultat de l’ex´ecution d’un programme (la recherche d’une preuve) est
une représentation des valeurs qui rendent la question vraie.
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– Il existe une strat´egie de recherche de preuve qui est compl`ete et peut ˆetre consid´e-
rée comme une s´emantique op´erationnelle. Cette strat´egie est une sp´ecialisation du
principe derésolution(127) de Robinson.

Cela permet de faire le lien entre une s´emantique logique et une s´emantique proc´e-
durale [Kowalski 74, Kowalski et Van Emden 76]. Dans la premi`ere, le programme
est consid´erée comme une conjonction de pr´edicats, alors que dans la seconde, il est
considéré comme un ensemble de proc´edures. Malheureusement, on utilise le plus
souvent une sp´ecialisation de cette strat´egie qui est incompl`ete.

– La programmation logique en clause de Horn est calculatoirement com-
plète [Andréka et Németi 76, Tärnlund 77]. En d’autres termes, toute relation entre
entrée et sortie qui peut ˆetre définie dans un autre formalisme peut l’ˆetre par une
théorie de Horn.

Il faut noter que, comme souvent, la compl´etude calculatoire peut ˆetre obtenue avec
une surprenante ´economie de moyen. En effet, le fragment des programmes de Horn
limit és à un prédicat formé d’uneclause unitaire et d’uneclause dont le corps est
atomique est aussi calculatoirement complet [Devienne et al. 96].

– Toute théorie deHorn(93) admet un plus petit mod`ele deHerbrand(92).

Ce résultat permet de d´esigner un mod`ele particulier comme ´etant la s´emantique
dénotationnelle de Prolog. Malheureusement, c’est un r´esultat très((fragile)) au sens
où il résiste mal aux actions sur les degr´es de libert´es de la programmation logique
en clause de Horn. Par exemple, les mod`eles choisis pour la programmation logique
avec contrainte ne sont pas des mod`eles de Herbrand, et il n’a pas ´eté facile de trouver
une sémantique pour les clauses de Horn avec n´egation qui d´etermine un plus petit
modèle, et en plus celui-ci est extrˆemement difficile `a calculer.

Une autre bonne propri´eté des formules de Horn est qu’elles((ressemblent)) à beaucoup
d’autres formalismes bas´es sur des r`egles : grammaires, r´eécriture, syst`emes experts, d´e-
duction. Même si ces formalismes ne sont pas ´equivalents, la tˆache de les mettre en œuvre
en programmation logique s’en trouve simplifi´ee (voir par exemple les sections((�Prolog
et grammaires formelles)) — page 44 — et((Des d́emonstrateurs enfouis)) — page 51).

Les formules de Horn ont donc de bonnes propri´etés, mais elles ne sont pas seules
dans ce cas. Par exemple, la th´eorie des formules de Harrop3 est aussi constructive dans le
calcul des pr´edicats intuitionniste. Une strat´egie de recherche de preuve diteuniforme(110)

est complète pour ces formules et peut aussi passer pour une s´emantique op´erationnelle.
La théorie de la programmation logique s’´etant le plus souvent d´eveloppée dans le

cadre du calcul des pr´edicats classique, on peut s’inqui´eter du changement de cadre de
référence de classique vers intuitionniste. Il faut savoir que les th´eories de Horn ont les
mêmes conclusions et les mˆemes bonnes propri´etés dans les deux cadres de r´eférences.
Comme d’autre part les formules de Harrop sont une extension stricte des formules de
Horn, le résultat de compl´etude calculatoire est aussi conserv´e.

Miller montre que des fragments d’autres logiques ont la propri´eté des preuves uni-
formes [Miller 94]. Il propose plus g´enéralement que soit appel´e langage de programma-
tion logique abstrait tout fragment de logique qui a cette propri´eté [Miller et al. 91]. Le

3. La définition est donn´ee dans les sections qui suivent.
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véritable glissement conceptuel n’est donc pas de passer de la logique classique `a la lo-
gique intuitionniste, mais de passer d’un point de vue centr´e sur un aspect de la th´eorie
de la démonstration (la r´esolution)à un point de vue centr´e sur la théorie des preuves en
général. Il faut noter qu’on peut quand mˆeme retrouver une sorte de principe de r´esolution
pour les formules de Harrop [Hui Bon Hoa 94, Hui Bon Hoa 97].

Une extension de Prolog?

�Prolog est un langage de programmation logique. Cela signifie que les programmes
sont des formules logiques et que les ex´ecuter consiste `a les prouver. Dans le cas de
�Prolog, les formules peuvent contenir des implications et des quantifications universelles
en des positions qui sont interdites en Prolog. Les formules de�Prolog sont en fait une
extension stricte de celles de Prolog. Par exemple, dans les formules suivantes,

8R[ 8B[ (b B ^ c B R))mB ]) s R ]

8GP8PF [ (8P8F [ pp P F ) p P F ]) gp GP PF )) gpp GP PF ]

toute la partie soulign´ee est sp´ecifique de�Prolog.
À ce point de la discussion, seule la structure de ces formules nous int´eresse. Cependant,

ce sont les premi`eres formules de ce m´emoire. Nous en commentons donc aussi la syntaxe
et la sémantique. Dans ces formules, lesR,B,GP , PF , P etF sont des identificateurs de
variables, car ils sont introduits par des quantifications, et lesb, c, m, s, pp, p, gp et gpp
sont des identificateurs de pr´edicats. Rien ne distingue les identificateurs de pr´edicats des
constructeurs de termes si ce n’est qu’ils sont utilis´es pour former des formules. En syntaxe
concrète, ils seront distingu´es par leurs types. Ces formules se paraphrasent en((Si toutes
les bactéries (b) que contient (c) un récipient sont mortes (m), ce récipient est st´erile (s))) et
((Les grands-p`eres (gp) qui se déduisent de ce que les p`eres présumés (pp) sont consid´erés
comme des p`eres (p) sont des grands-p`eres présumés (gpp))). Leur présentation dans la
syntaxe concr`ete de�Prolog est la suivante :

s R:– pi Bn( (b B , c B R)=> m B ) .
gpp GP PF:– (pi Pn(pi Fn(p P F :– pp P F)))=> gp GP PF .
Il faut noter que les structures d’imbrication de ces deux formules sont diff´erentes et

que les deux quantifications universelles soulign´ees (8B dans la premi`ere formule et8P8F
dans la seconde) ne sont pas exactement de mˆeme nature. On peut s’en rendre compte assez
facilement en consid´erant les premiers signes de la notation pr´efixe de ces formules. La
première commence par8 ) 8 ), alors que la seconde commence par88 )) 88. En
termes plus g´enéraux, la quantification universelle soulign´ee dans la premi`ere expression
est dans la pr´emisse d’un nombre impair d’implications, alors que celle qui est soulign´ee
dans la seconde est dans la pr´emisse d’un nombre pair.

Une des caract´eristiques de�Prolog est que le langage de ses formules est suffisamment
riche pour que certains connecteurs y soient utilis´es sous tous les points de vue qu’autorise
le calcul des pr´edicats : hypoth`ese ou conclusion. En Prolog, le pr´efixe ne pourrait contenir
qu’une conjonction (̂) ou uneformule atomique(90) après une implication ()). Quantifi-
cation universelle et implication n’y sont utilis´ees qu’en position d’hypoth`ese (clause(78)),
alors que la conjonction y est aussi utilis´ee en position de conclusion (but(71)). En�Prolog,
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quantification universelle, implication et conjonction peuvent ˆetre utilisées en position
d’hypothèse et de conclusion.

Les idées de parit´e du nombre d’implications, et de position d’hypoth`ese ou de conclu-
sion peuvent-ˆetre complètement formalis´ees par la notion depolarité(109).

Les quantifications de�Prolog portent sur des termes d’ordre sup´erieur. Que les termes
soient d’ordre sup´erieur signifie que certains d’entre eux peuvent ˆetre interprétés comme
des fonctions et qu’ils g´enéralisent strictement les termes de premier ordre de Prolog. Par
exemple, dans la formule suivante,

8E8A8B[ 8x[ ty x A) ty (E x) B ]) ty (abs E) (fl A B) ]

le domaine de la variableE est nécessairement constitu´e de fonctions puisqueE est appli-
quéeà unx.

Cette formule contient des termes plus complexes que les formules pr´ecédentes. Le
terme(E x) est formé de l’application de la variableE à la variablex, et le terme(abs E)
est formé de l’application de la constanteabs à la variableE. Le rôle deabs est discut´e
à la section((Manipuler les expressions dans leur contexte)) — page 24 —, mais nous
pouvons d´ejà dire qu’il sertà construire une�-abstraction(67) de niveau objet qui doit ˆetre
distinguée d’une�-abstraction du programme. Cette formule se paraphrase en((Si pour
tout x de typeA, (E x) est de typeB, alorsE est de typeA ! B)). En d’autre termes,
la constantefl représente la fl`eche des types de niveau objet, et la constantety représente
la relation de typage. La pr´esentation de cette formule dans la syntaxe concr`ete de�Prolog
est la suivante :

ty (abs E) (fl A B):– pi xn( ty x A=> ty (E x) B ) .
On peut aussi utiliser la notation du�-calcul(74) pour désigner des fonctions particu-

li ères. Par exemple, dans la formule suivante

d �x(x) �x(1)

^ 8A8B8A08B0
�

(d A DA ^ d B DB)
) d �x((A x) + (B x)) �x((DA x) + (DB x))

�

les expressions�x(x), �x(1) et �x((A x) + (B x)) désignent respectivement la fonction
identité, la fonction constante dont l’image est1, et les fonctions qui ont la forme d’une
somme. Il faut noter que si�x(A+B) représente aussi des fonctions qui ont la forme d’une
somme, elle ne repr´esente que celles qui ne d´ependent pas de leur argument. Les fonctions
désignées par�x((A x) + (B x)) dépendent ou non dex selon les valeurs prises parA
ouB.

On l’aura compris, la relationd est un fragment de la relation de d´erivation ; la for-
mule(d e f) est vrai si et seulement sif est la dérivée dee. Sa présentation dans la syntaxe
concrète de�Prolog est

d xnx xn1 .
d xn( (A x) + (B x) ) xn( (DA x) + (DB x) ) :– d A DA , d B DB .
Être d’ordre sup´erieur peut aussi signifier contenir des variables propositionnelles ou

prédicatives. Par exemple, les formules suivantes sont l´egales en�Prolog. La premi`ere est
démontrable et l’autre non.

8P [ P ) P ]
8P [ P ]



20

Introduire la seconde en tant que clause rendrait inconsistant n’importe quel programme
�Prolog. En revanche, consid´erée comme un but, elle ´echoue dans tous les programmes
�Prolog. Elle constitue donc une d´efinition de l’absurdit´e qui reste valable dans tous les
contextes.

Leur présentation dans la syntaxe concr`ete de�Prolog est la suivante :
pi pn(p=> p)
pi pnp
Jusqu’à ce point les formules accept´ees en�Prolog constituent un sur-ensemble strict

de celles que Prolog accepte. Cependant, les termes de�Prolog sont aussi typ´es, ce qui
n’est pas le cas des termes de Prolog. On pourrait typer les termes de�Prolog de mani`ere
que tout terme de Prolog soit aussi un terme de�Prolog, mais c’est pr´ecisément ce qu’on
ne veut pas faire. Au contraire, les types de�Prolog doivent imposer des r´egularités là où
Prolog n’en impose pas. Par exemple, le terme[1, 3.14, []] est légal en Prolog. Il d´esigne
une liste dont les ´eléments sont, dans l’ordre, l’entier1, le rationnel3.14et la liste vide[] .
Ce terme n’est pas l´egal en�Prolog car le type choisi pour les listes impose que tous
les éléments d’une mˆeme liste aient le mˆeme type.�Prolog n’est donc pas une extension
stricte de Prolog car des notations de Prolog sont r´eutilisées avec un sens restreint. La
section((Typage)) — page 53 — contient un d´eveloppement de cette id´ee et un exemple de
programme Prolog qui n’est pas typable en�Prolog.

On présente pourtant souvent�Prolog comme une extension de Prolog : on ajoute
�-termes(132) simplement typ´es, implications dans les buts et quantifications expli-
cites, et le tour est jou´e. Nous sommes aussi pass´e par là et avons propos´e une
((reconstruction pragmatique de�Prolog(121))) de �Prolog fondée explicitement sur cette
idée [Belleann´ee et al. 95]. Une autre id´ee sous-tendait ce travail, mais ´etait laissée impli-
cite, quoique bien visible pour le lecteur attentif. Cette id´ee est le rˆole que peut avoir la
métaprogrammation(104), considérée comme une technique de programmation g´enéraliste,
pour la conception d’un langage de programmation. C’est la seconde id´ee que nous allons
explorer dans cette introduction `a�Prolog.

La métaprogrammation

La métaprogrammation est un domaine de programmation o`u les donn´ees sont des pro-
grammes. Chercher une caract´eristique commune `a tous les programmes risque fort de
conduireà l’impasse qui consiste `a observer que les programmes sont des textes. Cela ne
les distingue pas de la multitude de textes qui ne sont pas des programmes. Il vaut mieux
risquer de ne pas les comprendre tous et adopter un crit`ere plus pr´ecis. Les programmes
sont des textes tr`es structur´es, engendr´es par des grammaires formelles, et dont la d´eno-
tation est donn´ee par un syst`eme formel. La m´etaprogrammation ne s’int´eressant pas tou-
joursà calculer la d´enotation des programmes, elle n’a pas toujours besoin que celle-ci soit
mécanisée en totalit´e. Un dernier trait important est que les programmes contiennent des
noms qui sont li´esà des valeurs par la d´enotation des programmes4. Ces noms sont g´ené-
ralement laiss´es au choix du programmeur dans le cadre de r`egles lexicales et syntaxiques
qui permettent d’avoir plusieurs noms li´es au mˆeme signifié (des synonymes) ou plusieurs

4. Des langages de programmation comme APL ou FP pr´etendent s’affranchir de la notion de nom, mais il les
remplacent par des entiers ou des positions. Cela ne contredit pas notre propos.
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signifiés pour le mˆeme nom (des homonymes) introduisant ainsi la notion de contexte dans
lequel un nom doit ˆetre interprété. Les techniques de la m´etaprogrammation doivent donc
permettre de construire des structures et d’y naviguer, et de manipuler les noms de mani`ere
cohérente.

On ne peut gu`ere aller plus loin dans la caract´erisation des programmes sans risquer
d’en éliminer une part trop importante. Il est facile de voir que cette caract´erisation s’ap-
plique autant aux formules qu’aux programmes. En fait, un programme est une formule
accompagn´ee d’une intention particuli`ere : l’exécuter. Tout cela montre que les techniques
de la métaprogrammation s’appliquent aussi bien `a la manipulation automatique de toute
sorte de formules.

Ces manipulations sont en g´enéral décrites dans un m´etalangage math´ematique em-
ployé sans trop y penser, mais qu’il faut bien comprendre, afin de pouvoir les automatiser
dans des programmes. Ce m´etalangage est fait de conventions d’usage des noms, de quanti-
fications implicites, de renommages implicites, et de combinaisons de th´eories. Ce m´etalan-
gage est n´ecessaire pour la communication entre humains, mais il dissimule de nombreux
pièges pour le programmeur qui voudrait automatiser les calculs d´ecrits. L’exemple pour
nous le plus fameux et celui de la((convention des variables)) de Barendregt. En voici une
version formaliste [Barendregt 81],

If M1, . . . ,Mn occur in a certain mathematical context (e.g. definition,
proof), then in these terms all bound variables are chosen to be different from
the free variables5.

et une version plus famili`ere [Barendregt 90],

For reasons of hygiene it will always be assumed that the bound variables
occurring in a certain expression are different from the free ones6.

Cette convention donne une r`egle de lecture des formules contenant des variables syn-
taxiques (en fait, des m´etavariables) : une variable syntaxique ne peut d´esigner que des
termes ne liant pas arbitrairement les variables. Autrement dit, il n’y a que des variables
li ées((nécessaires)). C’est important car beaucoup d’´enoncés du�-calcul prennent un tour
((procédurier)) uniquement pour tenir compte de la possibilit´e de liaisons intempestives. Par
exemple, l’axiome de�-équivalence(86), (�x(E) F ) =� E[x  F ], s’accompagne nor-
malement de la condition que les variables libres deF ne sont pas li´ees dansE, alors que
cette condition va de soi si la convention des variables de Barendregt est adopt´ee. Notons
enfin qu’il est extrêmement rare qu’une telle convention soit explicit´ee. Quand le lecteur
de l’axiome de�-équivalence devient m´etaprogrammeur, il ne doit pas se contenter de la
face((visible)) de la formule mais aussi impl´ementer l’effet des conventions sur la formule.

De telles conventions ´emergent d`es que l’objet du discours se note dans un langage
complexe avec des noms et des port´ees. Il est facile de produire des expressions de ces
langages, mais il est difficile de les analyser car on ne peut pas sortir une sous-expression

5. Traduction :((SiM1, . . . ,Mn apparaissent dans un contexte math´ematique donn´e (par exemple, d´efini-
tion, démonstration), alors dans ces termes toutes les variablesli ées(101) sont choisies diff´erentes des variables
libres(101).))

6. Traduction :((Par hygiène, nous supposerons toujours que les variables li´ees d’une expression donn´ee sont
différentes de celles qui sont libres.))
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de son contexte sans pr´ecaution. Il est donc difficile de les manipuler en composant les ma-
nipulations des sous-expressions. C’est pourtant ce que l’on veut faire en raisonnant induc-
tivement sur la structure des expressions. Par exemple, dans sa th`ese (1928 [Herbrand 68]),
Herbrand pose la convention suivante :

Pour éviter les ambigüıtés, nous supposerons jusqu’à la fin de ce chapitre
que des variables apparentes différentes sont d́esigńees par des lettres diffé-
rentes.

Ici, ((apparent)) signifie ((qui n’est pas r´eellement une variable)), donc((li é)). Cette conven-
tion permetà Herbrand d’´eviter les collisions de noms de variable lorsqu’il sort des expres-
sions de leur contexte, par exemple, pour constituer des collections de variables li´ees.

Au delà des probl`emes de nommage, les auteurs ont souvent aussi le besoin de sub-
stituer des expressions `a des noms. Par exemple, Barendregt substitue des termes `a des
noms pour parler de la�-équivalence et Herbrand fait la mˆeme chose pour construire des
instances de formules quantifi´ees.

Toutes ces conventions permettent d’utiliser une syntaxe agr´eableà l’utilisateur tout
en en manipulant les expressions avec simplicit´e. Si l’on veut maintenant automatiser les
manipulations, il faut les exprimer de mani`ere complètement explicite et non ambigu¨e dans
un langage de programmation. Cependant, ce n’est pas parce que le texte semi-formel est
devenu un programme qu’il doit devenir beaucoup moins lisible. Il faut que le langage de
programmation contiennent des conventions qui permettent de s’affranchir du choix des
noms ou de remplacer des noms par d’autres expressions.�Prolog est un tel m´etalangage
qui emprunte ces conventions au�-calcul(74). Il en résulte des programmes pas toujours
simples, car les conventions du m´etalangage ne le sont pas non plus. Inversement,�Prolog
peut donner des id´ees sur les conventions les plus riches et les mieux ´etayées par la th´eo-
rie. Par exemple, utiliser les termes du�-calcul au lieu de ceux du premier ordre fournit
automatiquement une convention d’usage des variables qui ´elimine les captures intempes-
tives. C’est ainsi que des probl`emes de port´ee de variables fr´equemment rencontr´es dans
les textes sur la transformation de programme sont simplifi´es par l’emploi d’une meilleure
métalangue. La notation du�-calcul prend aussi en compte le besoin de composer des
bribes d’expressions pour en construire de plus grosses dans le respect des port´ees de nom
(la compositionnalit´e) et le besoin de substituer des expressions `a des noms (la g´enéricité)
[Miller 91a].

Portée, compositionnalit´e et généricité ne sont bien sˆur pas exclusives l’une de
l’autre. Parmi les structures poss´edant une notion de port´ee, on trouve les formules
logiques ou math´ematiques (par exemple, les quantifications,8u, les sommations et
produits,

P
x2X x et

R 1
0
f (x ):dx , les dérivations,d=dx, etc.), et les programmes in-

formatiques (par exemple, le param´etragef(x) int x; f. . .g, les blocsf int x; . . .g, etc.).
Parmi celles poss´edant une notion de compositionnalit´e, on trouve les expressions de
sémantiques compositionnelles (par exemple, s´emantique d´enotationnelle de Prolog :
Tg [[B1 ;B2 ]] = ��:(Tg [[B1 ]] (Tg [[B2 ]] �)) [Nicholson et Foo 89], s´emantique de Montague
pour la langue naturelle [Montague 74], etc.). Enfin, les quantifications logiques dans une
application de d´emonstration automatique poss`edent aussi un caract`ere de g´enéricité : on
en crée des exemplaires par substitution pour construire les preuves.
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Le tableau suivant illustre quelques repr´esentations possibles qui utilisent la notation
du�-calcul.

�xF (x) (lambda�x(F x))
8uP (u) (qqsoit�u(P u))R 1
0 f(x):dx (integrale 0 1�x(f x))
df=dx (derivee�x(f x))
f int x; . . .g (bloc int�x . . . )
Tg [[B1 ;B2 ]] = t g (B1 et B2)�k(D1 (D2 k)):–

��:(Tg [[B1 ]] (Tg [[B2 ]] �)) t g B1 D1, tg B2 D2

L’opération clé de la composition de termes est lasubstitutiond’une structure `a une
variable et elle doit ˆetre faite dans le respect des port´ees. La d´efinition de la�-réduction(125)

permet une telle substitution. C’est pourquoi les�-termes sont bien adapt´esà la représen-
tation de ces structures : la�-abstraction(67) sert de quantification g´enérique. La premi`ere
ligne du tableau montre qu’elle peut mˆeme servir de quantification g´enérique pour repr´e-
senter des�-termes. Ce n’est pas un cas particulier un peu extrˆeme, c’est juste une applica-
tion de la loi qui veut qu’on distingue la m´etalangue de la langue objet. En effet, il existe de
nombreuses variantes du�-calcul et il n’y a pas de raison que celui de la m´etalangue soit le
même que celui de la langue objet. Par exemple, un mˆeme ouvrage peut traiter uniform´e-
ment, avec la mˆeme métalangue et les mˆemes conventions, plusieurs�-calculs différents.

Métaprogrammation en Prolog et�Prolog

En Prolog, la repr´esentation la plus souvent utilis´ee pour lesvariables objet(140) est la
représentation non-close(126). Dans celle-ci, les variables objet sont repr´esentées par des va-
riables de Prolog. On trouve de nombreux exemples de cette solution dans les ouvrages
de référence. Il suffit de chercher dans les chapitres consacr´es aux manipulations des pro-
grammes et des formules.

Par exemple, on trouve la clause suivante7 dans le programme 16.2 deL’Art de Prolog
de Sterling et Shapiro [Sterling et Shapiro 90] (page 257 de cet ouvrage).

translate (A , B) (A1 , B1) Xs/Ys:– translate A A1 Xs/Xs1 , translate B B1 Xs1/Ys .
Cette clause fait partie d’un programme de traduction de r`egles de grammaire en clauses

Prolog. Toutes les clauses du pr´edicattranslateont la même structure. Leur premier para-
mètre est un composant de r`egle de grammaire, le second est le composant de clause Prolog
qui lui correspond et le dernier est une paire de variables devant figurer dans la clause Pro-
log produite. Ce sont donc des variables objet. Elles sont repr´esentées directement par des
métavariables, et il n’est donc plus possible de lire cette clause selon la s´emantique d´ecla-
rative de Prolog car elle ne rend pas compte du rˆole que jouent lesXsetYs. Puisque ce sont
des variables de la clause produite, cela n’a aucun sens d’en consid´erer des instances, mais
c’est pourtant ainsi qu’est construite la s´emantique d´eclarative. Cela ne marche en Prolog
que parce que l’interpr´eteur calcule les solutions les plus g´enérales du probl`eme d’unifica-
tion. C’est donc la s´emantique op´erationnelle qui permet de comprendre cette clause, mais
pas la s´emantique d´eclarative.

7. Nous l’avons transcrite dans la syntaxe de�Prolog pour ne pas multiplier lesnotations(65).
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Dans le même ouvrage, on trouve la clause(derivative X X (s 0)). C’est la premi`ere
clause d’un programme qui calcule la d´erivée d’une fonction par rapport `a X. Une des
conséquences logiques de cette clause est(derivative 72 72 (s 0)), qui est absurde. On
trouveà la page pr´ecédente du mˆeme ouvrage la clause(polynomial X X)qui fait partie
de la définition de ce qu’est un polynˆome enX. Elle a des cons´equences logiques aussi
absurdes :(polynomial 72 72).

Dans ces exemples, la facilit´e de substitution est utilis´ee au d´etriment de la d´eclarativité
et au prix de l’obligation pour le programmeur de v´erifier la correction de la manipulation
des termes objet par rapport `a la sémantique op´erationnelle. Une autre repr´esentation, dite
close(126), utilise des constantes pour repr´esenter les variables objet. Dans ce cas, on re-
trouve la déclarativité, mais la substitution et le renommage deviennent des op´erations très
couteuses.

En �Prolog, la repr´esentation naturelle pour la m´etaprogrammation est lareprésenta-
tion par abstraction(126). Toute construction du langage objet qui introduit des noms avec
une certaine port´ee est repr´esentée par une�-abstraction dont l’en-tˆete représente les noms
introduits et le corps leur port´ee. Cela conduit `a la version suivante des clauses critiqu´ees
plus haut.

derivative xnx xn(s 0) .
polynomial xnx .
translate (A , B) xsnysn(sigma xs1n(A1 xs xs1 , B1 xs1 ys) ):–

translate A A1 , translate B B1 .
L’usage des�-termes apporte la gestion coh´erente et d´eclarative des port´ees et des

substitutions. On convient que dans ce qui suit toute structure objet introduisant des noms
(par exemple, quantification, bloc, ou�-abstraction) est repr´esentée par une�-abstraction
du métalangage,�Prolog. Nous ne nous pronon¸cons pas encore sur d’autres aspects de la
représentation des structures objet. Les exemples qui pr´ecèdent sont des clauses de Prolog
où des�-termes sont utilis´es au lieu de termes de premier ordre. Nous allons voir que
la manipulation d’expressions d’un langage objet complexe justifie aussi d’augmenter le
langage des formules de Prolog.

Manipuler les expressions dans leur contexte

Les �-termes du m´etalangage fournissent une notation convenable pour des objets
structurés qui introduisent une notion de port´ee. Cependant, ils font se poser un peu
plus les probl`emes de nommage. En effet, l’axiome de�-équivalence(86), qui dit com-
ment on peut changer les noms en toute s´ecurité, ne s’applique qu’aux noms li´es par une
�-abstraction(67) ; il ne s’applique pas aux noms libres. Or, les occurrences libres de noms
apparaissent naturellement quand on parcourt une structure.

Nous allons utiliser comme exemple la r`egle de d´eduction qui d´ecrit à quelle condition
une�-abstraction�x(E) a le type� ! � . Dans ce qui suit, tous les�-termes appartiennent
au niveau objet, mais comme nous n’avons pas encore fait de choix de repr´esentation a
priori, nous commen¸cons par utiliser la notation habituelle. Un des objectifs de l’analyse
qui suit est pr´ecisément de motiver la repr´esentation `a adopter.

� ; x : � ` E : �

� ` �x(E) : � ! �
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La règle se lit de haut en bas pour la d´eduction,((si le fait quex est de type� permet de
montrer queE est de type� , alors�x(E) est de type� ! � )), et elle se lit de bas en haut
pour l’inférence de type,((�x(E) doit être d’un type� ! � , tel que six est de type� alors
E est de type� )).

La variablex est liée par un� dans la conclusion de la r`egle ; il semble donc que l’on
puisse la renommer en utilisant la�-équivalence. Il n’en est rien car elle apparaˆıt aussi
libre dans la pr´emisse et l`a la�-équivalence n’y peut rien. Donc une telle r`egle ne se lit pas
seulement selon les lois du�-calcul. En général, cette r`egle est assortie d’une condition de
renommage des�-variables ou d’une structure du contexte� qui permet qu’une�-variable
masque les�-variables homonymes de port´ees plus grandes. Dans la variante suivante, la
variablex n’a plusà la fois des occurrences libres et des occurrences li´ees.

� ; c : � ` (�x(E) c) : �

� ` �x(E) : � ! �
c n’apparaˆıt ni dans� ni dansE.

Ici, le nom qu’a la�-variable liée n’a plus d’importance. La raison pour laquelle la
�-abstraction doit ˆetre appliqu´eeà une constante nouvelle est que des�-abstractions imbri-
quées peuvent utiliser le mˆeme nom de variable,x, sous des types diff´erents. Par exemple,
dans�x�y�f�t(t �x(x y) (f x) (f y)) le x du sous-terme soulign´e est de type� ! � ,
tandis que l’autrex est de type� . Chaque constante nouvelle correspond `a la travers´ee
d’une�-abstraction. Elle est associ´eeà un type dans le contexte,c : �, et est((diffusée))
dans le terme par application,(�x(E) c).

La condition quec n’apparaˆıt ni dans� ni dansE en rappelle une autre. En effet, dans
le calcul des śequents(74), la quantification universelle dans les cons´equences est d´ecrite de
la manière suivante :

� ` F [x c] ; �

� ` 8x[F ] ; � c n’apparaˆıt ni dans� et� ni dansF .

On appelle ces constantes qui remplacent les variables universelles des constantes uni-
verselles (eigen-valuesen anglais). On voit que la quantification universelle impl´emente
naturellement la condition de la seconde version de la r`egle de typage des�-abstractions.

L’observation que nous venons de faire sur les occurrences libres de noms se g´enéralise
à d’autres relation que la relation de typage. Il faut un moyen de parcourir une structure,
tout en construisant un contexte pour tous les noms dont on a d´ejà rencontr´e la déclaration.
Pour ne pas introduire de�-variables libres, le seul moyen d’entrer dans une structure
qui introduit un nom, et qui donc est repr´esentée par une�-abstraction, est d’appliquer
la représentation de la structure `a un terme qui prendra la place du nom en toutes ces
occurrences. On ne peut pas choisir n’importe quel terme. Par exemple, les termes choisis
pour remplacer deux noms qui pourraient apparaˆıtre dans le mˆeme contexte doivent ˆetre
diff érents. Ils doivent aussi ˆetre différents des termes qui sont d´ejà là dans la repr´esentation
de la structure.

En fait, si l’axiomed´extensionnalit́e des fonctions(87) est admis,

8F8G[ 8x[ (F x) = (G x) ] ) F = G ]

la seule solution est d’appliquer la repr´esentation de la structure `a une constante univer-
selle nouvelle.À chaque travers´ee d’une structure qui augmente le contexte correspond
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une quantification universelle. L’axiome d’extensionnalit´e des fonctions est n´ecessaire pour
assurer que les conclusions tir´ees des applications sont valides pour les abstractions. En ef-
fet, l’exploration d’une�-abstraction par application `a des constantes universelles revient
à comparer des fonctions d’apr`es leurs comportements plutˆot que d’après leurs d´efinitions.
Cela ne peut se faire qu’avec l’hypoth`ese d’extensionnalit´e des fonctions, qui est une cons´e-
quence de la�-équivalence(87).

Nous décidons donc de parcourir les�-abstractions qui repr´esentent des structures qui
introduisent des noms en les appliquant `a des constantes universelles de telle mani`ere qu’il
y ait une constante universelle par�-abstraction travers´ee.

Par définition, les constantes universelles sont nouvelles et ne font donc pas partie de la
signature(130) du programme. Elles posent donc un probl`eme nouveau lorsque l’exploration
progressive d’une structure finit par les atteindre : aucune d´efinition ne les concerne. Il
faudrait pouvoir donner les propri´etés des constantes universelles au moment o`u on les
introduit et pour leur dur´ee de vie seulement. C’est ce que permettent les quantifications
qualifiées par un pr´edicat : par exemple,

8n 2 N 9p > n[ premierp ]:

Il faut se souvenir qu’une forme plus explicite de cette formule est

8n[ n 2 N ) 9p[ p > n ^ premierp ] ]:

La conjonction existe naturellement dans les langages de programmation logique comme
Prolog, mais pas l’implication. Plus exactement, elle existe, mais uniquement pour d´efinir
des clauses, et pas pour construire des formules `a démontrer. Il faut donc l’ajouter. En sui-
vant cette id´ee, le codage de la r`egle de typage des�-abstractions en une r`egle de d´eduction
pour le calcul des pr´edicats serait le suivant :

� ` 8c[ c : � ) (A c) : � ]

� ` A : � ! �
A est une�-abstraction:

Il reste à déterminer comment on reconnaˆıt queA est une�-abstraction. Cela se
fait simplement par marquage. Une�-abstraction objet ne se reconnaˆıt pas par le fait
qu’elle est repr´esentée par une�-abstraction du m´etalangage, mais simplement par le
fait d’une marque. D’ailleurs, si on y r´efléchit un peu, on voit qu’il est impossible de
tester qu’un terme du m´etalangage est une�-abstraction. En effet, toute�-abstraction
est �-équivalente `a une infinité d’applications : par exemple,�x(x) =� (�y(y) �x(x))
=� (�z(z) (�y(y) �x(x))) =� : : : Si on convient que la marque des�-abstractions est
abs, on peut traduire la r`egle de typage des�-abstractions en la formule logique suivante
où toutes les implications et quantifications sont explicit´ees :

8A8�8� [ 8c[ c : � ) (A c) : � ] ) (absA) : � ! � ]

Les formules h́eréditaires de Harrop

Il se trouve qu’il existe un fragment du calcul des pr´edicats intuitionniste qui a de
bonnes propri´etés calculatoires et qui permet justement de combiner librement les impli-
cations et les quantifications universelles. Ce fragment est celui o`u on n’admet que les oc-
currencespositives(109) du connecteur((ou)) (_) et du quantificateur((il existe)) (9), et où on
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admet les connecteurs((et)) et ((implique)) (^ et)), et le quantificateur((quel que soit)) (8)
sans restriction. Intuitivement, on dit qu’une occurrence de connecteur est depolarité(109)

positive si elle est imbriqu´eeà gauche d’un nombre pair ou nul d’implications. Si ce nombre
est impair, l’occurrence est n´egative. Par exemple, dans les formules(A _ B) ) C et
(D ) (A _ B)) ) C, les occurrences de_ sont négatives, alors qu’elles sont positives
dansA) (B_C) et((A_B) ) C)) D . On convient que la polarit´e d’une occurrence
de connecteur ou de quantificateur est celle du non-terminal qui l’engendre. On noteraOP

une occurrence d’un objetO de polaritéP (par exemple,A+ et^�)
Les formules de ce fragment sont lesformules h́eréditaires de Harrop(91), et elles ont

la propriété que laprouvabilit́e uniforme(110) est complète par rapport `a la logique intui-
tionniste pour ces formules. En d’autres termes, les th´eorèmes intuitionnistes des formules
héréditaires de Harrop ont tous unepreuve constructive(110) qui peutêtre atteinte par une
stratégie simple et dirig´ee par la formule `a prouver. Cela ne signifie pas que ce fragment
est décidable ; il ne l’est pas. Dans la suite, nous ne consid´ererons plus que le calcul des
prédicats intuitionniste.

La polarité rend partiellement compte de la distinction habituelle en programmation
logique entre programme (ensemble de clauses) et but. Les buts sont des formules positives
et les clauses des formules n´egatives. La forme des clauses peut ˆetre encore restreinte pour
leur donner l’apparence de r`egles de d´eduction avec une cons´equence (latête(94)) bien dis-
tinguée des pr´emisses (lecorps(94)). La grammaire suivante d´ecrit des formules h´eréditaires
de Harrop o`u les occurrences n´egatives de l’implication (c’est-`a-dire dans les clauses) ne
peuvent avoir comme conclusion que des formules atomiques.

F� ::= A j A( F+ j 8xF� j F� ^ F�
F+ ::= A j F+ ^ F+ j F+ _ F+ j 9xF+ j F� ) F+ j 8xF+

A ::= Formules atomiques

Cependant, cette dissym´etrie n’est pas fondamentale, et n’est qu’une pr´esentation d’une
logique totalement sym´etrique. Nous allons retrouver une pr´esentation totalement sym´e-
trique en appliquant progressivement des identit´es logiques.

La première chose est d’observer que lesA _+ B peuventêtre remplac´es par unC
bien choisi et construit avec un nouveau symbole de pr´edicat,à condition que la formule
(A )� C) ^� (B )� C) soit ajoutée au programme. De mˆeme, les9+x(A x) peuvent
être remplac´es par unB bien choisi et construit avec un nouveau symbole de pr´edicat,à
condition que la formule8�x[(A x) )� B] soit ajoutée au programme. Dans les deux
cas, le programme original et le programme r´esultat ne sont pas ´equivalents, `a cause des
nouveaux symboles de pr´edicats, mais ils fournissent les mˆemes réponses si on n’utilise que
la signature originale. On peut ainsi ´eliminer les occurrences positives de la disjonction
et de la quantification existentielle, et donc toutes leurs occurrences. On obtient alors le
langage d´ecrit par la grammaire suivante :

F� ::= A j F� ^ F� j A( F+ j 8xF�
F+ ::= A j F+ ^ F+ j F� ) F+ j 8xF+

A ::= Formules atomiques

L’identité suivante

(A ^ B) ) C � A ) (B ) C)
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est une identit´e intuitionniste pour les deux polarit´es. Elle permet d’introduire des conclu-
sions d’occurrences n´egatives de l’implication qui sont elles-mˆemes des implications. De
la même mani`ere, on observe que les identit´es suivantes

C ) (A ^ B) � (C ) A) ^ (C ) B)

C ) 8x(A x) � 8x(C ) A) si x n’a pas d’occurrence libre dansC

sont des identit´es intuitionnistes pour les deux polarit´es. Elles permettent d’introduire des
conjonctions et des quantifications universelles comme conclusions d’occurrences n´ega-
tives de l’implication.

À ce stade, le langage des formules positives est le mˆeme que celui des formules n´ega-
tives. On peut donc les confondre. Le langage logique obtenu n’utilise que les connecteurs
((et)) et ((implique)) (^ et)), et le quantificateur((quel que soit)) (8), et il les utilise sans
restriction.

F ::= A j F ^ F j F ) F j 8xF
A ::= Formules atomiques

�Prolog est la pr´esentation dissym´etrique de cette logique. La pr´esentation sym´etrique
montre que cette logique est relativement simple, mais la pr´esentation dissym´etrique est
nécessaire pour donner une s´emantique op´erationnelle au langage. C’est elle qui oriente les
formules et permet de les d´ecomposer entête(94) etcorps(94) analogues `a l’en-tête et au corps
d’une procédure d’un langage imp´eratif.

Il faut bien noter qu’ici la forme clausale ne r´esulte pas d’une mise sousforme normale
conjonctive(89) avecskoĺemisation(130) (chose qui n’a pas de correspondant intuitionniste),
mais seulement d’une pr´esentation dissym´etrique d’une logique parfaitement sym´etrique.
On peut observer que si on interdit les occurrences positives de l’implication et de la quanti-
fication universelle, ce qui reste constitue lesclauses de Horn(94). De plus, les cons´equences
intuitionnistes d’une th´eorie de Horn sont les mˆemes que les cons´equences classiques. On
en conclut donc que l’interpr´etation intuitionniste des formules h´eréditaires de Harrop (le
noyau de�Prolog) contient strictement l’interpr´etation classique des formules de Horn (le
noyau de Prolog).

Comme en Prolog, l’unification est une op´eration importante du sch´ema d’exécution,
et pour qu’elle soit bien d´efinie on restreint le domaine des�-termesà un domainefor-
tement normalisable(106) et où le problème d’unification n’est pas trop difficile. Pour cela,
on choisit le domaine des�-termes simplement typés(133) [Church 40], mais d’autres do-
maines fortement normalisables conviendraient. Il faut noter que les�-termes simplement
typés constituent un bon compromis entre un probl`eme d’unification qui n’est pas trop
difficile en pratique, mˆeme si certains le jugent d´ejà trop difficile parce que seulement
semi-d́ecidable(129) et infinitaire(139), et la valeur ajout´ee d’une discipline de type `a la ML.
Rappelons cependant que Prolog n’est pas typ´e, et que c’est pour cela que�Prolog n’est
pas un sur-ensemble strict de Prolog.

La motivation de la m´etaprogrammation nous a donc conduit `a un langage de program-
mation logique dont la structure logique est plus riche que celle de Prolog et dont le do-
maine de calcul est celui des�-termes simplement typ´es. L’enchaˆınement des motivations
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peutêtre résumé comme suit :

1. Les structures objet introduisant des noms munis d’une notion de port´ee sont com-
modément repr´esentées par des�-termes et les calculs sur ces structures utilisent la
��-équivalence(86).

2. Pour parcourir les�-termes repr´esentant les structures objet sans introduire de
�-variables libres il faut les appliquer `a des constantes universelles, celles-ci sont
introduites par les quantifications universelles dans les buts.

3. Cette op´eration n’est valide qu’en pr´esence de l’axiome de�-équivalence.

4. Ces constantes universelles doivent ˆetre dotées de propri´etés que l’on peut introduire
par l’effet de l’implication dans les buts.

5. Pour que le probl`eme d’unification soit mieux d´efini, il faut restreindre le domaine
des�-termes. Le typage simple convient assez bien : il d´elimite un domaine qui est
encore utile, le probl`eme d’unification associ´e est résoluble en pratique et il offre en
prime une discipline de type commun´ement admise dans d’autres langages.

Impl émentation

Considérant les motivations pratiques de�Prolog, son impl´ementation robuste et effi-
caceétait un objectif crucial. Les concepteurs du langage ont d’abord distribu´e un prototype
incomplet et très inefficace, puis un interpr´eteurécrit en Lisp appel´eeLP (86). Ce dernier ´etait
complet mais inefficace, quoique moins gravement que le prototype.

Nous avons commenc´e l’étude de l’implémentation de�Prolog avec Pascal Bris-
set en 1989 [Brisset 89], et avons pu faire nos premi`eresévaluations de performance
du système Prolog/MALI (123) en 1991 [Brisset et Ridoux 91]. Pascal Brisset a soutenu
sa thèse en 1992 [Brisset 92]. Deux ann´ees furent encore n´ecessaires pour consolider
le système, le documenter et pouvoir le distribuer. Ce travail a fait l’objet d’une syn-
thèse [Brisset et Ridoux 92b] qui fut `a son tour r´esumée [Brisset et Ridoux 94]. Nous in-
sistons sur la rapidit´e d’exécution de ce programme de recherche, car un projet concurrent
dirigé par Gopalan Nadathur avait d´emarré à la mêmeépoque [Nadathur et Jayaraman 89],
avec le même objectif, mais avec des m´ethodes compl`etement différentes. Ce projet n’a pas
encore abouti.

Étendre la WAM

La principale différence m´ethodologique entre le projet de Gopalan Nadathur et le nˆotre
aété le choix du point de d´epart. Gopalan Nadathur a choisi de partir de la machine abstraite
de Warren [Warren 83a, A¨ıt-Kaci 91] (WAM pourWarren’s Abstract Machine). La WAM a
dominé le monde de la compilation de Prolog, et a servi de point de d´epartà de nombreux
projets de compilation d’extensions de Prolog. La WAM est définie par des registres, des
piles et des instructions. Elle r´esulte d’une analyse, de nombreuses fois raffin´ee, des besoins
de l’exécution de Prolog. En particulier, une disposition particuli`ere des zones m´emoires,
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associéeà des invariants subtils de l’ex´ecution de Prolog, permet une impl´ementation tr`es
efficace de ses instructions. Par exemple, on convient que toutes les adresses m´emoires
(piles et registres) sont comparables entre elles, et qu’elles repr´esentent l’âge de cr´eation
de l’objet qui occupe une adresse donn´ee. On convient aussi que, lorsqu’il faut substituer
une variable `a une autre, il faut toujours substituer la plus ancienne `a la plus récente. Tester
l’ âge ne coˆute presque rien grˆaceà la première convention, et le b´enéfice est que, en cas de
retour-arrière, la variable substitu´ee et la substitution disparaissent sans n’avoir rien `a faire.
Sans cette convention, il faudrait d´efaire la substitution explicitement.

Cette disposition des zones m´emoires n’offre plus aucun int´erêt si les invariants ne
sont pas v´erifiés. En fait, beaucoup d’extensions de la WAM qui prennent en compte des
extensions de Prolog les p´enalisent volontairement pour conserver les invariants. La ges-
tion de mémoire est particuli`erement cruciale et pourtant elle est souvent sacrifi´ee dans
ces extensions de la WAM. Par exemple, un grand nombre de dispositifs((modernes)), qui
nécessitent donc une extension de la WAM, peuvent ˆetre implémentés par la technique de
la variableà attribut [Le Huitouze 90b]. Cette technique permet d’´etendre la WAM sans
la bouleverser. Son inconv´enient est que sa mise en œuvre na¨ıve conduità violer presque
systématiquement la seconde convention mentionn´ee plus haut : dans les applications qui
utilisent la variable `a attribut, on a le plus souvent besoin de substituer une variable nou-
velle à une variable ancienne [Noy´e 94a, Noy´e 94b]. Un invariant de la WAM s’effondre et
le retour-arrière devient plus coˆuteux.

C’est acceptable si l’extension n’est utilis´ee que de mani`ere marginale, mais c’est in-
supportable si c’est tout le paradigme qui change. En choisissant de partir de la WAM pour
compiler�Prolog, on choisit d´elibérément de sacrifier ce qui est au cœur de�Prolog. Par
exemple, la�-réduction(125) est un des ces dispositifs qui peuvent utiliser la technique de
la variableà attribut. En effet, l’unification de�Prolog demande de calculer desformes
normales de t̂ete(89). On pourrait les oublier sitˆot l’unification terminée, mais ce serait dom-
mage car elles peuvent resservir et les conserver ne coˆute pas beaucoup. Pour ce faire, il
faut substituer une forme normale de tˆete au terme original — un terme nouveau `a un terme
ancien — ce qui est contraire au dogme de la WAM. Similairement, une impl´ementation
efficace de l’implication dans les buts demande de pouvoir substituer un pr´edicatétendu
(parce que augment´e de nouvelles clauses) `a un prédicat plus ancien.́Etendre la WAM n’est
donc pas une chose simple quand le paradigme impl´ementé est vraiment nouveau.

De plus, la WAM ne fournit aucune r´eponse sur la mani`ere d’implémenter les nou-
veaux traits de�Prolog. Elle fait des hypoth`eses tr`es fortes sur la nature des objets de base :
une variable, un registre et un champ de structure devraient ˆetre homog`enes (alors qu’en
�Prolog la notion de variable se diversifie en des objets — variable existentielle, univer-
selle, de type,�-variable — qu’on a aucun int´erêt à rendre homog`enes — certains portent
un type d’autres non, etc), il n’y a de variables que dans les buts (alors qu’en�Prolog il peut
aussi y en avoir dans les clauses impliqu´ees), le traitement de la tˆete de clause est purement
fonctionnel (alors qu’en�Prolog il peut créer des points de choix car l’unification n’est pas
unitaire), etc.
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S´appuyer sur un mod̀ele ǵenéral

Nous avons choisi de partir de travaux ant´erieurs de l’équipe MALI sur la gestion de m´e-
moire des langages de programmation logique [Bekkers et al. 84, Ridoux 86, Ridoux 87,
Bekkers et al. 86, Bekkers et al. 92]. Ces travaux ont abouti `a la définition d’une mémoire
virtuelle adapt´eeà l’exécution des programmes logiques, et munie d’une gestion de m´e-
moire efficace : la m´emoireMALI (103) [Ridoux 91]. La mémoire MALI fait comme seules
hypothèses sur l’ex´ecution des programmes logiques que ceux-ci cr´eent dynamiquement
des structures contenant des variables, qu’ils peuvent substituer des structures quelconques
aux variables, et qu’ils peuvent effectuer des retours en arri`ere pour parcourir des arbres de
recherche en profondeur. Les substitutions peuvent donc ˆetre défaites. La m´emoire MALI

peut donc ˆetre définie comme un organe capable de stocker une pile de termes modifiables
réversiblement.

Nous avions montr´e par le pass´e comment plusieurs extensions de Prolog pouvaient
être codées dans MALI : l’unification de termes rationnels et le((gel)) (freeze) de la résolu-
tion [Le Huitouze 88, Le Huitouze 90b], l’unification de termes((à traits)) (feature termsou
 -termes) [Ridoux 89] et l’unification d’expressions bool´eennes [Ridoux et Tonneau 90].
Nousétions donc confiants dans la possibilit´e de coder les�-termes et leur r´eduction, l’aug-
mentation dynamique du programme par l’implication, et l’unification d’ordre sup´erieur.
Nousétions aussi assur´es de b´enéficier d’une gestion de m´emoire efficace quelle que soit
la complexité des structures de donn´ees.

L’impl émentation d’un langage de programmation doit bien sˆur simuler fidèlement la
logique du langage, mais aussi d´ecider de son int´egration dans un environnement de pro-
grammation, mˆeme réduit à un syst`eme d’exploitation. C’est pourquoi nous parlons de
((système-langage)) pour décrire une impl´ementation. Nous avons d´ecrit dans la section
((Langage et machine)) — page 11 — comment ces choix induisent la perception qu’un
utilisateur a d’un langage de programmation. Utiliser MALI est notre premier choix, mais
ne répond pas `a toutes les questions.

Utiliser MALI pour implémenter un langage de programmation logique n´ecessite
de la spécialiser et de l’´etendre. D’une part, MALI offre un ensemble de construc-
tions qui sont orthogonales, mais dont toutes les combinaisons ne sont pas utiles pour
toutes les applications. On sp´ecialise MALI en encapsulant dans une m´emoire de plus
haut niveau les combinaisons utilis´ees par une impl´ementation d’un langage de pro-
grammation. Dans le cas de�Prolog, il faut se demander comment repr´esenter les
continuations(81), les�-termes(132), lesvariables logiques(140), lesconstantes universelles(80),
etc [Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 92a]. L’id´ee générale de la r´eponse est que
selon le point de vue o`u MALI contient une pile de termes modifiables r´eversiblement, la
pile représente lacontinuation d´́echec(81), et que tout le reste, y compris lescontinuations
de succ̀es(81) et de programme(82), est repr´esenté par des termes. Les r´edex, les variables lo-
giques et la continuation de programme sont repr´esentés par des termes modifiables. Les
représentations ´etant définies, il faut ensuite r´ealiser les op´erations de�Prolog (création et
parcours de termes, de clauses ou de points de choix, unification,�-réduction, etc) `a l’aide
de celle de MALI (création, parcours, substitution, empilement, d´epilement, etc).

D’autre part, MALI n’offre aucun service pour d´ecrire l’enchaˆınement des op´erations
(le contrôle), ni pour allouer la m´emoire qu’elle g`ere. Ce dernier point garantit son ind´e-
pendance d’avec les syst`emes d’exploitation. Il laisse choisir au concepteur du syst`eme-
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FIG. 1 –Constitution des applications Prolog/MALI

langage une((politique de gestion de m´emoire)) qui décrit d’où vient la mémoire gérée par
MALI (allocation statique `a la création du processus d’ex´ecution, ou dynamique, avec ou
sans limite, etc.) et que faire de la m´emoire rendue inutile par MALI (la rendre au syst`eme,
la garder pour plus tard, dans quelle proportion? Etc.). Concernant le contrˆole, il faut se
rappeler que MALI est unemémoire abstraite, alors que la WAM et la plupart des dispo-
sitifs décrits pour implémenter des langages de programmation en les compilant sont des
machines abstraites. Il faut donc adjoindre `a MALI une((unité centrale)) sous la forme de
l’interpréteur d’un langage de programmation (dans le cas pr´esent, le langage C) dont on
utilisera essentiellement les structures de contrˆole. Dans le cas de la r´ealisation d’un sys-
tème Prolog ou�Prolog, l’idée est de traduire chaque pr´edicat en une proc´edure dont le seul
effet est d’altérer les continuations (!Tp (81)) et de revenir `a une forme d´egénérée de boucle
d’interprétation [Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 92a]. En particulier, cette proc´e-
dure n’est pas r´ecursive, mˆeme si le pr´edicat l’est. Il s’agit là bienévidemment d’un sch´ema
général, et il est tr`es important de reconnaˆıtre des situations o`u il n’est pas n´ecessaire de
revenirà la boucle d’interpr´etation.

La figure 1 illustre l’architecture du syst`eme Prolog/MALI . Le quart sud-ouest,
((Noyau)), symbolise la constitution du noyau : principalement sp´ecialisation et extension
de MALI . Cette partie est produite par les concepteurs du syst`eme et pr´eexiste aux autres
parties. Le quart nord-ouest,((Bibliothèques)), symbolise la constitution des biblioth`eques
du système. Ces biblioth`eques pr´eexistent aux deux parties restantes et l’une d’entre elle,
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la bibliothèquestandard, préexisteà toutes les autres. Cette partie est aussi produite par les
concepteurs du syst`eme. Le quart nord-est,((Modules d’application)), symbolise la consti-
tution d’une application par un utilisateur quelconque. Elle peut ˆetre faite de plusieurs
modules, compil´es séparément. Enfin, le quart sud-est,((Exploitation)), symbolise l’exécu-
tion d’une application. C’est `a ce moment l`a seulement que les ressources g´erées par MALI

sont allouées et utilis´ees. Entre-temps, les programmes issus des diff´erentes parties ont ´eté
compilés et reliés entre eux. Les compilations sont figur´ees par les fl`eches qui traversent
les lignes discontinues. Elles peuvent ˆetre faites dans un ordre quelconque pourvu qu’il
respecte les d´ependances entre modules et biblioth`eques. En g´enéral, les compilations sont
faites aussitˆot que le source correspondant est constitu´e, mais ce n’est pas obligatoire. L’´edi-
tion de lien est figur´ee par les lignes qui convergent vers la case marqu´ee((Exécutable)). Elle
utilise pour la plus grande part l’´editeur de lien du syst`eme hôte.

Les quarts nord-ouest et nord-est figurent tous les deux une activit´e de programmation
en �Prolog, mais le programmeur n’est pas le mˆeme pour les deux parties. Les biblio-
thèques sont produites par les concepteurs du syst`eme : elles sont leurs premi`eres applica-
tions. Les modules d’application viennent en second et sont programm´es par les utilisa-
teurs.

Les flèches qui pointent vers les cases marqu´ees((relogeable)) symbolisent la compila-
tion des fichiers sources. Celles venant du quart sud-ouest impliquent qu’un compilateur
pour le langage d’implantation de la m´emoire�Prolog est disponible. Il s’agit de C et il est
facile de trouver un compilateur C sur la plupart des installations. Les fl`eches venant des
quarts nord-ouest et nord-est impliquent qu’un compilateur�Prolog est disponible. En fait,
le compilateur�Prolog de Prolog/MALI est lui aussi une application ´ecrite en�Prolog et il
est donc aussi constitu´e de la mani`ere décrite par la figure 1. On voit poindre le probl`eme
de l’autocompilationqui se résout partiellement en notant que le premier syst`eme Pro-
log/MALI (premier dans le temps du d´eveloppement) n’´etait pas ´ecrit en�Prolog. Il reste
cependant une difficult´e qui dure tout le temps du d´eveloppement : les biblioth`eques et le
compilateur n’appartiennent pas `a la même version de syst`eme-langage. Ils peuvent diff´e-
rer par la logique de leur langage d’impl´ementation, en cas de changement de version avec
modification de la sp´ecification du langage, mais ils peuvent aussi diff´erer par les idiomes
recommand´es, en cas de changement de version avec modification du sch´ema d’exécution.
Il est donc quasiment impossible de partager les modules qui dans les biblioth`eques et dans
le compilateur impl´ementent les mˆemes fonctionnalit´es.

Le choix du point de d´epart ne produit pas automatiquement un sch´ema d’exécution
efficace. Nous n’allons pas d´etailler tous les points qui concourent selon nous `a l’effica-
cité de notre syst`eme. Nous n’en retenons que deux qui sont des exemples des interactions
entre utilisation et impl´ementation. Le premier est la mat´erialisation au niveau de l’im-
plémentation d’une id´ee qui est pertinente `a tous les niveaux d’explication de�Prolog :
on ne calcule qu’avec descombinateurs(78). Le second est le support d’une autre id´ee :
la �-équivalence(87) donne des rˆoles symétriquesà la quantification universelle dans les
buts(124) et à la�-abstraction(67).
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Le rôle des combinateurs

La �-réduction(125) est une op´eration fondamentale de�Prolog, et elle se fait principale-
mentà la demande de l’unification pour normaliser les termes `a comparer et accessoirement
à la demande du programmeur pour rendre les termes plus lisibles ou plus compacts.

Le problème pos´e en�Prolog diffère beaucoup de celui pos´e pour les langages de pro-
grammation fonctionnelle. En g´enéral, ces derniers((ne réduisent pas sous les lambdas)),
alors qu’en�Prolog il faut presque toujours le faire. Cela vient de ce que les langages
de programmation fonctionnelle ne permettent pas de comparer des fonctions, alors que
cette opération est au cœur de�Prolog. En�Prolog, la�-réduction doitêtre combin´ee
avec lasubstitution de variable logique(132) et le retour-arri`ere. Dans cette combinaison, la
�-réduction peut produire des formes normales ditesflexibles(88) que la substitution de va-
riable logique peut rendre non-normales. De plus, le retour-arri`ere peut inverser toutes les
transitions de normale `a non-normale et vice-versa. Enfin, en�Prolog, aucune op´eration
à effet de bord n’est attach´ee à la �-réduction et le�-calcul utilisé, le �-calcul simple-
ment tyṕes(133), estfortement normalisable(106); l’ordre de�-réduction est donc absolument
quelconque, y compris d’une fois sur l’autre.

Nous avons choisi de repr´esenter les�-termes par des graphes, et d’impl´ementer la
�-réduction parréduction de graphe(125). C’est une autre diff´erence avec le projet de Go-
palan Nadathur [Nadathur et Wilson 90] o`u il est prévu d’employer la repr´esentation de
de Bruijn(85) et des environnements repr´esentant les substitutions de�-variable. En fait, il
ne faut pas trop insister sur ces diff´erences, car pas plus Gopalan Nadathur et ses coll`egues
que nous, n’avons pens´e utiliser un sch´ema pur. Par exemple, nous combinons la r´eduction
de graphe avec des notations desubstitution explicite(131) et Nadathur envisage la substitu-
tion in-situ de�-rédex(125).

Implémenter la r´eduction de graphe est assez simple, mais ne doit pas ˆetre fait trop
naı̈vement. En effet, la�-réduction duplique la repr´esentation du membre gauche du
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�-rédex(125), car celui-ci peut ˆetre utilisé dans d’autres termes. C’est par exemple le cas lors-
qu’une fonction est appliqu´eeà plusieurs jeux d’arguments : il ne faut pas que l’´evaluation
de la première application change la valeur de la fonction. La figure 2 illustre la r´eduction
de graphe et la duplication du membre gauche du�-rédex. Dans cette figure et dans les sui-
vantes, lesOi sont des objets de la repr´esentation. Les parties gauche et droite de la figure
schématisent respectivement l’´etat de la repr´esentation avant et apr`es la�-réduction. Les
objetsO2, O3 etO4 restent inchang´es, et c’est n´ecessaire car ils peuvent ˆetre utilisés dans
d’autres contextes. L’objetO1 est transform´e. Il contient initialement une notation d’ap-
plication, et donc de�-rédex puisque son membre gauche est une�-abstraction. Apr`es la
�-réduction, il contient une copie de l’objetO3 où les occurrences de la variablex sont rem-
placées par une r´eférence `a l’objetO4. C’est ce remplacement qu’on ne peut pas effectuer
dans l’original car celui-ci doit pouvoir resservir.

On peut observer que si on sait queO3 ne contient pas d’occurrences de la variablex,
la procédure de remplacement ne risque pas de modifierO3 : on peut donc le partager
plutôt que le dupliquer. La figure 3 illustre cette possibilit´e dans le cas d´egénéré où la
variablex n’a pas d’occurrences dansO3. La situation g´enérale est celle o`uO3 contient des
occurrences de la variablex et des sous-termes sans occurrences dex (voir la figure 4). On
veut alors dupliquer la partie deO3 qui contient les occurrences dex et partager les autres
sous-termes. Dans la figure, ces sous-termes sont sch´ematisés par l’objetO0

3.
Puisque le coˆut d’une exploration et le coˆut d’une duplication sont similaires, on

ne gagnerait rien `a détecter l’absence d’occurrence de la variable `a substituer `a chaque
�-réduction par une exploration. Il faut donc trouver un moyen de connaˆıtre les�-variables
contenues libres dans un terme, sans avoir `a l’explorer. Noter exactement et sans explora-
tions répétées cette information dans chaque sous-terme est impossible car ce n’est pas une
propriété stable par instanciation et�-réduction. Cependant, il existe une approximation de
cette propriété qui est stable par instanciation et�-réduction : c’est le fait qu’un terme ne
contient aucune�-variable libre. Un tel terme est uncombinateur(78), et une marque binaire
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suffit à le noter. Elle est calcul´ee dès la compilation, et ensuite propag´ee par des r`egles
simples aux termes qui se construisent `a l’exécution. Ce faisant, on renonce `a partager tout
ce qui peut l’être, et on ´evite de dupliquer uniquement les termes qui ne contiennent aucune
variable libre au lieu de ceux qui ne contiennent aucune occurrence libre de la variable `a
substituer.

On peut se demander si cette approximation n’est pas trop grossi`ere. En fait, il n’en
est rien, et c’est l`a que la compr´ehension de l’impl´ementation et celle du langage s’enri-
chissent mutuellement. L’id´ee est qu’il y a ´enormément de combinateurs lors de l’ex´ecution
simplement parce qu’ils constituent le((vrai)) domaine de calcul de�Prolog. En effet, les
variables logiques ne peuvent ˆetre instanci´ees que par des combinateurs, et il n’y a pas
de�-variables(140) libres dans une formule logique. Cela a deux cons´equences : une pour
l’impl émenteur et une autre pour le programmeur.

Au niveau du sch´ema d’exécution, la cons´equence est que se limiter `a reconnaˆıtre les
combinateurs plutˆot que les occurrences libres de chaque variable dans chaque sous-terme
est un bon compromis. Par exemple, dans le cadre d’unereprésentation fonctionnelle(102)

des listes, le pr´edicat de renversement de liste a la forme suivante :
type ((list A)–>(list A)) –> ((list A)–>(list A)) –> o .
renv xnx yny .
renv xn[A | (L x)] yn(R [A | y]) :– renv L R .

Nous avons choisi de donner des noms diff´erents aux diff´erentes�-variables liées dans
une même clause pour pouvoir les d´esigner par leur nom dans le commentaire. Cela n’est
absolument pas n´ecessaire en�Prolog. Au contraire, nous recommandons de donner syst´e-
matiquement le mˆeme nom aux variables qui jouent le mˆeme rôle.

Dans la seconde clause, la variable logiqueA ne peut d´esigner qu’un combinateur,
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et en particulier, elle ne peut contenir d’occurrence libre ni dey ni de x. Cette variable
représente un ´elément d’une liste fonctionnelle, et r´ecursivement toute la liste est constitu´ee
d’éléments qui sont des combinateurs. Ainsi, lorsque la listeR est appliqu´eeà [A |y], seul
son squelette devra ˆetre dupliqué.

Mieux, grâceà la paresse du�-réducteur, la listeR a la forme de
�zn(�zn�1(: : : �z2(�z1(�z0(z0) [x1jz1]) [x2jz2]) : : : [xn�1jzn�1]) [xnjzn])
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plutôt que de�z[x1; : : : ; xnjz]. En d’autres termes, elle est peign´eeà gauche par des ap-
plications au lieu d’ˆetre peign´eeà droite par des constructeurs (voir la figure 5). Tout ce
qui est soulign´e est un combinateur car c’est une instance de la variable logiqueR au rang
n � 1. On voit donc qu’à chaque it´eration8 le rédex du second argument derenv ne né-
cessite de dupliquer qu’une application et uncons. On obtient ainsi des am´eliorations de
complexité, et on atteint mˆeme dans cet exemple la complexit´e linéaire attendue (voir la fi-
gure 6 et [Brisset et Ridoux 91, Brisset et Ridoux 94]). Les deux axes de la figure 6 utilisent
uneéchelle logarithmique. Cela permet de repr´esenter des ´ecarts d’amplitude tr`es grands,
et de visualiser la complexit´e effective des calculs de eLP et Prolog/MALI en comparant
simplement les pentes de deux droites (1 pour lin´eaire, 2 pour quadratique).

Tout ceci résulte d’une analyse purement locale. Une analyse globale permettrait de
détecter que tout ou partie du corps d’une�-abstraction n’est de toute fa¸con pas utilis´e
ailleurs que dans ce�-rédex et qu’on peut donc le modifier in-situ sans risque. C’est un
champ de recherche en cours d’exploration [Mal´esieux et al. 98].

L’autre conséquence de ce qu’il n’y a pas de�-variables(140) libres dans une formule
logique se situe au niveau de la programmation : on ne peut pas((parler))9 directement de
termes qui ne sont pas des combinateurs. Or, on a besoin de((parler)) de termes conte-
nant des variables libres, ne serait-ce que pour exprimer une propri´eté par induction sur
la structure des�-termes (! induction structurelle(96)). Un combinateur qui est une abs-
traction peut avoir des sous-termes qui ne sont pas des combinateurs. C’est mˆeme le cas
le plus fréquent car autrement ce serait une abstraction triviale qui n’utiliserait pas les va-
riables qu’elle lie. Le moyen de parler de termes avec�-variables libres sans jamais en
citer explicitement est fourni par une correspondance tr`es importante entre�-abstraction et
quantification universelle dans les buts : ce sont toutes deux desquantifications essentiel-
lement universelles(124). En utilisant cette correspondance, les constantes universelles repr´e-
sentent les�-variables libres, mais n’en sont pas. Cela permet de repr´esenter des termes
avec�-variables libres par des combinateurs.

Le rôle de la�-équivalence

La correspondance que l’on vient d’´evoquer n’est valide que si la logique de�Prolog
comprend l’axiome de�-équivalence(87). Autrement, deux termes non-��-équivalents,E et
�x(E x), ne seraient pas distingu´es car8c[(E c) =� (�x(E x) c)].

Muni de la�-équivalence, on peut pousser cette correspondance jusqu’`a un idiome de
programmation o`u �-abstraction et quantification universelle sont sym´etriques. Cela per-
met de convertir `a volonté des�-abstractions en des quantifications universelles et des
�-variables en des constantes universelles. Cette sym´etrie sert de fil directeur `a notrere-
construction pragmatique de�Prolog(121) [Belleannée et al. 95], mais elle a aussi des cons´e-
quences importantes pour l’impl´ementation [Brisset et Ridoux 92b].

La représentation des termes qui est la plus commode pourl´unification(138) modulo
���-équivalence est leurforme normale de tête�-longue(89) [Huet 75]. Pour ne pas avoir

8. On peut parler d’it´eration car il s’agit d’une r´ecursivité terminale, et elle est impl´ementée comme une it´era-
tion.

9. Au sens o`u, en programmation logique, programmer se fait en exprimant des assertions sur l’univers de
calcul.
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à la calculer `a chaque unification, les termes sont syst´ematiquement repr´esentés de cette
manière dès leur création. On construit ainsi beaucoup de�-abstractions que l’on peut
juger artificielles, et aussi beaucoup de�-rédex qui le sont autant. Il ne faudrait pas mobi-
liser toute la proc´edure de r´eduction de graphe pour ces�-rédex. Pour cela, on distingue
les �-abstractions issues d’une�-expansion en les appelant des��-abstractions. La pro-
cédure de r´eduction de graphe peut alors reconnaˆıtre les�-rédex construits `a l’aide de
��-abstractions : on les appelle des��-rédex(125). Ceux là peuvent ˆetre réduits en construi-
sant simplement une nouvelle application (voir `a la figure 7 la nouvelle application o`u le
pointeur versO2 est remplac´e par un pointeur versO4). Il ne faut noter comme tels que les
�-rédex qui le resteront quelles que soient les�-réductions qui leur seront appliqu´ees : ce
sont les�-rédex qui sont enforme normale de tête(89).

Les�-variables sont aussi�-expans´ees et cela est la cause d’une autre forme de�-rédex
((abusifs)). À cause de la�-expansion, une�-variablex de type fonctionnel aura toutes ces
occurrences remplac´ees par��y(x y). Lorsqu’une�-réduction cause le remplacement de la
�-variablex par un terme�u(t u), c’est toute sa forme�-expans´ee qu’il faut remplacer, et
pas seulementx. En effet, remplacer seulementx par�u(t u) créerait des�-rédex parasites
de la forme(�u(t u) y). Il faut donc reconnaˆıtre les�-variables�-expans´ees. Cela se fait
de la même mani`ere que pour reconnaˆıtre les�-rédex.

La combinaison de ces deux heuristiques produit un gain de complexit´e impor-
tant. Par exemple, sachant queS dénote �n�s�z(s (n s z)) et est �-expans´e en
�n�s�z(s (n ��x(s x) z)) et queZ dénote�s�z(z), le terme(S (S : : : (S Z) : : :)) est
�-expans´e en�a�b(S �c�d(S : : : �u�v(S Z ��x(u x) v) : : : ��x(c x) d) ��x(a x) b),
et se�-normalise na¨ıvement en un nombre d’´etapes qui est en cube du nombre deS. Ce
nombre devient quadratique quand la premi`ere heuristique est appliqu´ee et linéaire lorsque
les deux le sont. On peut s’en convaincre en regardant la trace de la�-réduction na¨ıve de
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la forme�-expans´ee de(S (S (S Z))).

1. Les premi`eres�-réductions emboˆıtent des��-abstractions.

�a�b(S �c�d(S �e�f(S Z ��g(e g) f) ��h(c h) d) ��i(a i) b)

�a�b(a (S �e�f(S Z ��g(e g) f) ��h(��c(��i(a i) c) h) b))

�a�b(a (��h(��c(��i(a i) c) h) (�e�f(S Z ��g(e g) f)
��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) b)))

2. Elles introduisent des�-rédex qui nécessitent de nombreuses duplications. Les
termes dupliqu´es sont soulign´es. Ils ne sont pas des combinateurs, car la�-variablea
y est libre, et n’offrent donc pas prise `a l’heuristique de la section pr´ecédente.

�a�b(a (��c(��i(a i) c) (�e�f(S Z ��g(e g) f)

��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) b)))

�a�b(a (��i(a i) (�e�f(S Z ��g(e g) f) ��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) b)))

�a�b(a (a (�e�f(S Z ��g(e g) f) ��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) b)))

3. Le troisièmeS cause encore plus de�-rédex parasites, . . .

�a�b(a (a (S Z��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) b)))

�a�b(a (a (��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g)
(Z ��c(��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) c) b))))

4. . . . qui nécessitent encore plus de duplications

�a�b(a (a (��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c)

(Z ��c(��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) c) b))))

�a�b(a (a (��h(��c(��i(a i) c) h)

(Z ��c(��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) c) b))))

�a�b(a (a (��c(��i(a i) c)

(Z ��c(��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) c) b))))

�a�b(a (a (��i(a i) (Z ��c(��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) c) b))))

�a�b(a (a (a (Z ��c(��g(��c(��h(��c(��i(a i) c) h) c) g) c) b))))

�a�b(a (a (a b)))

Le coût de duplication est proportionnel `a la taille des termes soulign´es. Le coˆut total
est donc cubique. Avec la premi`ere heuristique, les ´etapes de�-réduction sont les mˆemes,
mais il n’y a plus de duplication. Le coˆut total devient quadratique. La deuxi`eme heuris-
tique vaéviter d’emboˆıter des��-abstractions. Il y a donc moins de�-rédex et moins de
�-réductions. La trace de la�-réduction avec les deux heuristiques est la suivante, o`u les
numéros correspondent aux mˆemesétapes que pour la�-réduction na¨ıve.

1. La réduction commence comme plus haut, . . .

�a�b(S �c�d(S �e�f(S Z ��g(e g) f) ��h(c h) d) ��i(a i) b)

�a�b(a (S �e�f(S Z ��g(e g) f) ��i(a i) b))
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2. . . . mais n’emboˆıte pas de��-abstractions.

�a�b(a (��i(a i) (�e�f(S Z ��g(e g) f)��i(a i) b)))

3. Une�-réduction suffit pour atteindre le troisi`emeS, et . . .

�a�b(a (a (�e�f(S Z ��g(e g) f)��i(a i) b)))

�a�b(a (a (S Z ��i(a i) b)))

�a�b(a (a (��i(a i) (Z ��i(a i) b))))

4. . . . aucune duplication n’est n´ecessaire.

�a�b(a (a (a (Z ��i(a i) b))))

�a�b(a (a (a b)))

Le coût de la�-réduction de chaqueS est constant. Le coˆut total est donc lin´eaire avec
le nombre deS.

Le point de départ de cette discussion sur l’effet de la�-équivalence sur l’impl´e-
mentationétait la symétrie entre les deux quantifications essentiellement universelles,�
et 8. Cette sym´etrie se traduit par des remplacements de�-variables par desconstantes
universelles(80), ou de constantes universelles par des�-variables. Ces remplacements sont
fréquents et le programmeur les exprime par des�-rédex. Il est aussi fr´equent qu’un rem-
placement soit suivi peu apr`es par le remplacement inverse.À cause des duplications
qu’elle implique (même en consid´erant les heuristiques d´ecrites), la r´eduction de graphe
n’est pas le bon choix pour impl´ementer ce qui n’est en fait qu’un changement de point
de vue sur un terme. Nous avons donc choisi d’adapter la technique dessubstitutions
explicites(131) [Revesz 88] `a la réduction de graphe, mais uniquement pour traiter la corres-
pondance entre constantes universelles et�-variables (! TRIV (135)). Cela permet de d´efaire
l’effet d’un remplacement simplement en enlevant la substitution explicite qui le repr´e-
sente. Il faut bien sˆur trouver une repr´esentation MALI de ces nouveaux objets, qui sont es-
sentiellement des triplets de termes< r; s; t > (pourr remplaces danst), et programmer
les opérations associ´ees : création, propagation, suppression et r´ealisation de substitution
explicite.

De ces deux d´eveloppements un peu techniques sur le rˆole des combinateurs et de la
�-équivalence, il faut retenir qu’un syst`eme complexe ne se range pas facilement dans une
catégorie préétablie. Par exemple, notre impl´ementation de�Prolog met en œuvre la r´educ-
tion de graphe, mais lui ajoute des am´eliorations qui correspondent `a des traits particulier
de�Prolog. La réduction de graphe fournit un cadre g´enéral dont la principale qualit´e est
la simplicité, celle de la gestion de m´emoire en particulier. Nous l’avons choisi pour cela.
La réduction de graphe pr´evoit des op´erations qui sont parfois coˆuteuses, et une premi`ere
forme d’amélioration consiste `a trouver des heuristiques qui permettent de remplacer les
opérations coˆuteuses par des op´erations qui le sont moins ou mˆeme de simplement les
éviter. Une seconde forme d’am´elioration consiste `a ajouterà la réduction de graphe des
opérations qui viennent d’autres paradigmes comme les substitutions explicites.
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Un syst̀eme ouvert

Un autre point important de notre impl´ementation de�Prolog est que nous avons
voulu en faire un syst`eme ouvert vers son environnement de programmation et ouvert
vers d’autres langages de programmation. La r´eponse commune `a ces deux objectifs a
été d’utiliser le langage C comme machine cible10. On hérite ainsi de l’intégration et de
l’ouverture de C au prix d’un effort raisonnable. Le compilateur de Prolog/MALI produit
donc des fichiers ex´ecutables qui ob´eissent aux conventions d’appel et de retour du syst`eme
hôte. Ils n’ont pas besoin d’un environnement sp´ecifique pour ˆetre exécutés. Ils acceptent
les param`etres que peuvent accepter les programmes C, sont connect´es aux mˆemes ports
d’entrée-sortie standard (Unix) et produisent le mˆeme type de comptes rendus d’ex´ecution.

Le schéma d’exécution est fond´e sur le mod`ele descontinuations(81) d’échec (c’est-
à-dire lapile de retour-arrìere(108)) et de succ`es (larésolvante(128)) [Nicholson et Foo 89]
qu’il a fallu adapter `a la gestion dynamique du programme et de la signature [Brisset 92,
Ridoux 92]. Un des int´erêts de ce mod`ele est de permettre l’impl´ementation de primi-
tives de contrˆole de la recherche et de gestion d’exceptions par capture de continua-
tion [Brisset et Ridoux 93].

Le système est disponible sous le nom de Prolog/MALI [Brisset et al. ] et il est dis-
tribué parFTP11 (File Transfert Protocol) sous licenceFSF (Free Software Foundation).
Il comporte un compilateur, un environnement de trace, et des outils de profilage des
exécutions. Le syst`eme permet la compilation s´eparée, l’appel de proc´edure C depuis un
programme�Prolog et l’appel de pr´edicats�Prolog depuis un programme C. Il pr´esente
quelques dispositifs commun´ement offerts dans les syst`emes Prolog (par exemple,freeze)
et d’autres moins communs (par exemple, la capture descontinuations(81)). Nous verrons
dans la section((Applications)) — page 49 — que ces capacit´es sont vraiment utilis´ees.
Dans ce syst`eme, nous nous sommes particuli`erement int´eress´es aux traits sp´ecifiques de
�Prolog et avons adopt´e des techniques simples et ´eprouvées pour la partie Prolog. En par-
ticulier, l’indexation des clauses y est trait´ee de mani`ere assez rudimentaire, de sorte qu’un
programme bien choisi permettrait de montrer des ´ecarts de temps de calcul arbitraires
par rapport `a un syst`eme Prolog moderne qui impl´emente une indexation des clauses plus
performante. Cependant, la comparaison de programmes((naturels))12 montre un rapport
de temps de calcul de 5 `a 10 avec ces mˆemes syst`emes. Cela fait de Prolog/MALI le plus
rapide des syst`emes�Prolog et même un syst`eme Prolog (typ´e) raisonnable.

Autres syst̀emes�Prolog

La première implémentation compl`ete de�Prolog est le syst`emeeLP (86). C’est un inter-
préteurécrit en Lisp. C’est un syst`eme plutôt lent,à la gestion de m´emoire défectueuse. Ce
dernier point est important car le syst`eme Lisp est lui-mˆeme doté d’une gestion de m´emoire
réputée efficace. Ce qu’il faut en retenir est que la gestion de m´emoire ne traverse pas au-
tomatiquement les couches d’interpr´etation. Il y a deux raisons `a cela. Premi`erement, une

10. Aujourd’hui, on aurait peut-ˆetre préféré le langage Java, mais ce choix a ´eté effectué dans les ann´ees 80.
11. ftp://ftp.irisa.fr/local/pm
12. Programmes qui ont ´eté écrit pour remplir une tˆache qui n’est pas seulement de comparer des syst`emes : par

exemple, le compilateur Prolog/MALI avant qu’il ne soit r´eécrit en�Prolog, ou le syst`eme CHAT-80 qui permet
l’interrogation en langue naturelle (anglais) d’une base de donn´ees géographique.
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50 Mo (longueur de la liste� temps de calcul en secondes,échelle log-log)

gestion de m´emoire ne peut rien contre des structures de donn´ees qui sont intrins`equement
gourmandes. Deuxi`emement, Lisp et�Prolog (et Prolog, et la programmation logique en
général) n’ont pas les mˆemes logiques d’utilit´e. Cela signifie que les objets de la repr´e-
sentation de l’´etat d’une ex´ecution ne sont pas utiles pour les mˆemes raisons en Lisp et
en Prolog. Se pourrait-il que la repr´esentation d’un objet utile pour le langage objet (ici,
�Prolog), ne le soit pas pour le m´etalangage (ici, Lisp)? Non, car on peut faire l’hypoth`ese
que l’interpréteur est correct et que donc tous les objets qui lui sont utiles le sont aussi
au sens de Lisp. Donc, la diff´erence de logique d’utilit´e ne s’exerce que dans un sens :
des objets inutiles pour le langage objet sont jug´es utiles, parce qu’accessibles au sens du
métalangage. C’est la source de ce qu’on appelle desfuites de ḿemoire(memory leaks).

Cette observation et son d´eveloppement sont `a l’origine du projet MALI vers 1984. La
production concr`ete de ce projet a ´eté la définition de la mémoireMALI (103) et sa réalisation
en matériel et en logiciel. Elle a ´eté voulue générale plutôt que dédiéeà un syst`eme Prolog
particulier, et c’est pourquoi nous avons pu l’utiliser sans modification pour�Prolog.

Il faut cependant admettre que le message n’est pas pass´e dans toute sa g´enéralité. Par
exemple, il est devenu assez commun d’utiliser Java comme langage cible d’un compi-
lateur. Certains programmeurs esp`erent ainsi faire b´enéficier le langage source de l’envi-
ronnement d’ex´ecution de Java : librairies, v´erifications de sˆureté et sécurité, et gestion de
mémoire. Ils oublient que cela ne suffit pas pour r´ecupérer toute la m´emoire qui est lib´e-
rable selon la logique d’utilit´e du langage source.

Un nouveau syst`eme�Prolog vient de sortir :Terzo(133). C’est encore un interpr´eteur,
mais il estécrit en StandardML. Là encore, le syst`eme souffre d’une gestion de m´emoire
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inadaptée. Au total, les performances de Terzo ne sont pas vraiment meilleures que celles
de eLP. En particulier, on observe le mˆeme comportement quadratique que celui de eLP

là où un calcul de complexit´e linéaire est possible (voir la figure 8). Sans parler de gain
en complexité, il ne semble mˆeme pas que Terzo am´eliore la consommation de m´emoire
d’un facteur significatif. Par exemple, Terzo utilise 36 m´ega-octets de m´emoire pour ren-
verser une liste de 800 ´eléments, alors que eLP en utilisait moins de 32 pour une liste de
plus de 500 ´eléments. Nous ne connaissons aucune publication sur ce syst`eme, mais ses
auteurs font r´eférence dans sa documentation aux techniques projet´ees par Gopalan Nada-
thur [Nadathur et Wilson 90] : notation dede Bruijn(85) et environnements.

Pour la comparaison des deux syst`emes, nous avons mesur´e le temps pris pour ren-
verser des listes fonctionnelles de tailles croissantes jusqu’`a atteindre la saturation de la
mémoire (voirà la figure 6 une comparaison similaire entre Prolog/MALI et eLP). Sur la
station de travail utilis´ee (sun4) celle-ci survient lorsque pr`es de 50 m´ega-octets de m´e-
moire sont consomm´es. Dans cette comparaison, le syst`eme Prolog/MALI atteint la taille
de liste où Terzo sature la m´emoire (c’est-`a-dire consomme 50 m´ega-octets pour une liste
1600éléments) en ne consommant que 2 m´ega-octets. Nous ne savons rien de la politique
de gestion de m´emoire de Terzo et StandardML, et en particulier nous ne savons pas quel
est l’écart entre la quantit´e de mémoire strictement utile pour ex´ecuter l’application et la
quantité de mémoire qui est effectivement consomm´ee. Plus cet ´ecart est grand et moins le
récupérateur de m´emoire aà intervenir ; c’est donc un facteur de((confort)). Dans le syst`eme
Prolog/MALI cet écart est r´eglable indirectement, en particulier en fixant le maximum de
mémoire qui peut ˆetre consomm´e. Ainsi, la même application peut ˆetre contrainte `a s’exé-
cuter jusque plus de 3600 ´eléments en utilisant seulement 1 m´ega-octet. La perte de confort
n’est perceptible que pour des ex´ecutions qui sont tr`es proches de la saturation. C’est une
observation que nous avons faite tr`es souvent et qui montre que le syst`eme Prolog/MALI

peut être utilisé sur des syst`emes qui disposent d’une quantit´e de mémoire relativement
modeste.

Le système Prolog/MALI est le plus complet et le plus performant des syst`emes pro-
posés. Il est la partie visible d’une recherche sur la mise en œuvre de�Prolog, et son
développement a toujours ´eté conduit avec l’objectif d’une int´egration maximale avec un
environnement traditionnel. Cette recherche a mis ´evidence le rˆole descombinateurs(78) et
des�-rédex(125) dans la manipulation efficace des�-termes, et la possibilit´e de repr´esenter
par plusieurscontinuations(81) le contrôle de�Prolog. Elle a aussi confirm´e la flexibilité de
MALI (103).

�Prolog et grammaires formelles

La relation entre programmation logique et grammaires formelles est connue
depuis les d´ebuts de la programmation logique, et en est mˆeme un des mo-
teurs [Colmerauer 70, Colmerauer 78]. La relation a fait ´emerger la notion degram-
maire logique(90) [Abramson et Dahl 89] `a uneépoque o`u la programmation logique n’´etait
que la programmation enclauses de Horn(94). Les DCG (84) se sont impos´ees comme un
formalisme important, au point que la plupart des syst`emes Prolog les int`egrent. Nous
avons étudié la transposition du concept deDCG à �Prolog [Le Huitouze et al. 93a]
et avons d´ecrit l’application du concept transpos´e au traitement de la langue natu-
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relle [Coupet-Grimal et Ridoux 95]. Nous avons aussi appliqu´e �Prolog comme m´e-
talangage pour formaliser et impl´ementer des transformations de grammaires `a attri-
buts [Ridoux 96].

�Prolog et grammaires logiques

L’expérience montre que lesDCG constituent un outil de programmation simple d’em-
ploi, puissant et flexible. Cela vient de ce que le langage desDCG est celui des grammaires
sans contexte avec attributs, que ces grammaires sont traduites en un programme qui peut
fonctionner comme un analyseur ou comme un g´enérateur, et que tout le langage Prolog
peutêtre utilisé pour décrire les attributs. Nous avons voulu transposer cet outil `a�Prolog
et plus généralement ´etudier ce que pourrait ˆetre une grammaire logique fond´ee sur les
formules h́eréditaires de Harrop(91).

Il faut noter que la traduction deDCG en Prolog est un exemple de
métaprogrammation(104) en Prolog o`u la tradition utilise lareprésentation non-close(126)

des grammaires et des programmes objet (voir la section((Métaprogrammation
en Prolog et �Prolog)) — page 23). La premi`ere version publi´ee de ce traduc-
teur [Clocksin et Mellish 81], qui en a influenc´e beaucoup d’autres, contenait une erreur de
manipulation de m´etavariable qui causait, rarement, la g´enération d’un programme faux.
Notre travail de transposition desDCG à �Prolog a donc d’abord port´e sur le métapro-
gramme de traduction deDCG à Prolog (en�Prolog), puis sur la d´efinition d’une variante
deDCG pour�Prolog, et enfin sur la traduction de cette variante en�Prolog.

Le résultat est un formalisme appel´e �HHG (93) (pour Higher-order Hereditary Har-
rop Grammar — grammaire de Harrop h´eréditaire d’ordre sup´erieur) qui intègre
les formules de Harrop au niveau grammatical et au niveau du calcul des attri-
buts [Le Huitouze et al. 93a]. Au niveau grammatical, l’implication correspond `a la faculté
d’ajouter à la grammaire de nouvelles r`egles pendant la dur´ee du dépliement d’un non-
terminal. Au niveau du calcul des attributs, l’implication correspond `a la faculté d’ajouter
au programme de nouvelles r`egles de calcul pendant la dur´ee du dépliement d’un non-
terminal, et la quantification universelle correspond `a la faculté de construire une structure
sémantique (un attribut) qui est une fonction de la variable universellement quantifi´ee. Un
nouveau connecteur permet d’´etablir le lien entre une occurrence d’un non-terminal et le
mot qu’il engendre en cette occurrence.

L’augmentation locale de la grammaire permet de d´ecrire aisément des d´eclarations
locales de symboles, ou des ph´enomènes d’extraposition en langue naturelle. Par exemple,
la règle�HHG suivante d´ecrit l’effet à distance du pronom relatif sur la structure de la
phrase relative qu’il introduit.

relative ––> $ [”dont”] & ( groupenom ––> $ [] ==> phrase ) .
Dans la syntaxe des�HHG, ––> est le signe de production,& est le signe de concat´enation,
le signe $ introduit des terminaux du langage engendr´e13 et ==> est le signe d’intro-
duction dynamique de nouvelles r`egles. Cette r`egle se lit donc de la mani`ere suivante : le
pronom relatif((dont)) marque le d´ebut d’une phrase dans laquelle un groupe nominal est
vide. La règle présentée n’est qu’un sch´ema. Une r`egle plus compl`ete a des attributs pour
contrôler l’accord en mode du groupe nominal vide (compl´ement introduit par un((de))) et

13. (. . . ––> $ []) dénote donc une d´erivation dans le vide.
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construire une repr´esentation s´emantique pour la relative (une fonction dont le pronom est
le paramètre formel).

La production de structures s´emantiques fonctionnelles est le corollaire de lareprésen-
tation par abstraction(126) utilisée en m´etaprogrammation en�Prolog. C’est aussi le codage
naturel des grammaires de Montague pour la langue naturelle [Montague 74, Warren 83b,
Miller et Nadathur 86a, Coupet-Grimal et Ridoux 95]. Par exemple, la r`egle �HHG sui-
vante est une variante de la r`egle précédente qui d´ecrit en plus une partie des structures
sémantiques associ´ees aux non-terminaux.

relative REL ––>
$ [”dont”] &
all compln( groupenom compl ––> $ []

==> phrase (REL compl) ) .
On y voit que la structure s´emantiqueREL est une fonction d’un type qui lui permet

d’être appliqu´eeà la structure s´emantique d’un groupe nominal.
En DCG, on ne peut v´erifier qu’une s´equence de terminaux ob´eit à une contrainte don-

née qu’en construisant la contrainte au fur et `a mesure de la g´enération des terminaux. Cela
nuit au partage des r`egles de grammaires puisque des segments ob´eissant `a la même syn-
taxe, mais v´erifiant des conditions s´emantiques diff´erentes doivent ˆetre décrits par des non-
terminaux différents. On a besoin d’une construction qui permet de capturer une s´equence
engendr´ee par un non-terminal, pour v´erifier sa s´emantique `a part. Nous avons appel´e ce
connecteurdelta. Il relie un non-terminal et un pr´edicat, et engendre ce que le non-terminal
engendre et qui v´erifie le prédicat. On peut penser que ce connecteur manquait d´ejà en
DCG. Par exemple, la r`egle�HHG suivante d´ecrit des mots engendr´es par le non-terminal
nt1et qui sont de longueurL.

nt0 L ––> delta entŕeensortien(dlength entŕee sortie L) nt1 .
La traduction de�HHG en�Prolog par�Prolog est tr`es régulière et concentre la mani-

pulation des variables objet dans la d´efinition d’un petit nombre de combinateurs (un par
connecteur). Cela rend improbable l’erreur commise dans la premi`ere version desDCG.
Par exemple, le traitement de la concat´enation consiste en les d´eclarations et d´efinitions
suivantes.

La déclaration de type
type ’&’

((list A)–>(list A)–>o) –> ((list A)–>(list A)–>o) –> ((list A)–>(list A)–>o) .
donne le type du connecteur de concat´enation. Pour fixer les id´ees, nous avons adopt´e pour
la représentation des mots la technique deslistes en diff́erence(101), qui est aussi la plus
souvent employ´ee dans lesDCG. Les mots sont repr´esentés par des paires de listes qui cor-
respondent, l’une `a leur début, l’autreà ce qui suit leur fin. Un non-terminal est un pr´edicat
sur les mots (donc de type(list A)! (list A)! o), et le connecteur de concat´enation joint
deux non-terminaux pour en construire un troisi`eme. Une d´eclaration d’op´erateur sp´ecifie
que la concat´enation a une notation infixe associative `a droite.

La déclaration de macro
#define CONC gauchendroitenensn( sigma Lienn(gauche e Lien, droite Lien s) )

donne la s´emantique de la concat´enation sous la forme d’un combinateur qui construit
la jointure des pr´edicatsgaucheet droite par la variableLien. Celle-ci est une variable
objet représentée par une�-variable (Lienn(. . . )). C’est la seule mention de variable objet.
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Noter aussi l’usage del´ordre suṕerieur(107): gauchen et droiten quantifient des pr´edicats.
Cette déclaration n’est pas strictement n´ecessaire, mais elle permet de donner un nom `a un
combinateur qui pourra servir plusieurs fois.

La clause
(Item1& Item2) Entŕee Sortie:– CONC Item1 Item2 Entrée Sortie .

donne la s´emantique de la concat´enation en utilisant le combinateurCONCdans une r`egle
d’interprétation. Il n’est plus question de variable objet. Cette clause n’est n´ecessaire que
parce que toute la traduction ne peut pas ˆetre faite pendant la compilation. En effet, il est
possible d’avoir des non-terminaux inconnus lors de la traduction de la grammaire, et ceux-
ci ne seront connus que pendant l’ex´ecution. C’est le cas lorsque l’on code enDCG l’ étoile
de Kleene.

opt NT ––> ( $ [] : NT ) .
etoile NT ––> opt ( NT& etoile NT ) .

Le non-terminalNTn’est pas connu lors de la traduction de la grammaire.
Enfin, la clause
type traditem ((list A)–>(list A)–>o) –> (o–>o–>o) –> o .
trad item (Gauche0& Droite0) (CONC Gauche Droite):–

trad item Gauche0 Gauche , traditem Droite0 Droite .
donne la s´emantique de la concat´enation en utilisant le combinateurCONCdans une r`egle
de traduction vers un programme�Prolog. Là encore, il n’est plus question de variable
objet. Cette clause serait la seule utile si tous les non-terminaux ´etaient connus `a la compi-
lation.

Transformations de grammaires en�Prolog

Nous avons dit plus haut que lesDCG constituent un outil de programmation simple
d’emploi, puissant, et flexible. Elles pr´esentent cependant une difficult´e qui vient de ce
que la strat´egie de l’analyseur r´esultant de la traduction deDCG en Prolog est en g´enéral
directement h´eritée de celle du syst`eme Prolog sous-jacent. Or, la strat´egie la plus souvent
employée en Prolog correspond au niveau syntaxique `a une analyse par descente r´ecursive
et est donc incompl`ete.

Une manière de compenser ce biais strat´egique est de changer la strat´egie de Prolog en
choisissant par exemple une strat´egietabuĺee [Warren 92], et une autre est de changer la
procédure de traduction deDCG en Prolog. Nous avons choisi une troisi`eme voie qui est de
transformer les grammaires pour qu’elles soient compatibles avec une analyse par descente
récursive.

Le principal obstacle `a lever est celui de la r´ecursivité à gauche, mais il faut aussi
pouvoir effectuer des d´epliages, ou des factorisations. Ces transformations sont bien for-
malisées pour les grammaires pures, mais pas du tout pour les grammaires `a attributs (dont
lesDCG sont un cas particulier). Conduire ces transformations `a la main est une tˆache répu-
tée difficile. Au sujet de la transformation manuelle desDCG, Cohen et Hickey parlent de
((cunning)) (ruseouastuce) et ((contortions)) [Cohen et Hickey 87]. Nous avons donc voulu
formaliser et automatiser ces transformations.

La transformation desDCG n’est qu’un aspect de nos motivations. En fait, mˆeme quand
le moteur d’analyse est plus complet que la descente r´ecursive, on peut encore avoir besoin
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de transformer les grammaires pour am´eliorer les performances.
La difficulté de la transformation des grammaires `a attribut vientévidemment des at-

tributs. Quand une transformation introduit de nouveaux non-terminaux, quels sont leurs
attributs? Quand une transformation combine plusieurs r`egles de grammaire, comment se
combinent les attributs?

Nous avons mod´elisé les grammaires `a attributs dans un formalisme qui s´epare la partie
syntaxique pure de la partie s´emantique [Ridoux 96]. Nous notonsSyntaxe./ Semantique
l’adjonction d’un composant s´emantiqueSemantiquèa un composant syntaxique purSyn-
taxe. Le composant s´emantique est exprim´e comme une fonction des attributs des ´eléments
syntaxiques purs qui retourne une formule logique ; c’est donc un pr´edicat. Par exemple,
dans la règle�! �� ./R, le composant s´emantiqueR est une fonction des attributs du
non-terminal de tˆete et des deux non-terminaux du corps. En admettant la�-équivalence(87),
on aurait pu ´ecrire�! �� ./ ��1��2��(R �1 �2 �). On convient que les ´eléments syn-
taxiques purs sont toujours consid´erés de gauche `a droite dans les arguments des compo-
sants s´emantiques.

On peut rapprocher cette mod´elisation de la mod´elisation de la programmation par
induction structurelle(112) en Prolog typ´e. Ici, le type est celui des arbres de d´erivation et les
constructeurs sont les r`egles de grammaires.

Les combinaisons d’attributs s’expriment donc par application de fonction et construc-
tion de formules logiques. Par exemple, le principe de l’´elimination des r´ecursivités
gauches imm´ediates est exprim´e de la mani`ere suivante :

�! �� ./ R� (pour chaque�)
�! 
 ./ S
 (pour chaque
)

#
�! 
�0 ./ ���
��0 9u[S
 u 
 ^ �0 = (u; �)]

(pour chaque
)
�0 ! ��0 ./ ��01����

0
2 9u[R� u �

0
1:gauche� ^ �02 = (u; �01:droite)]

(pour chaque�)
�0 ! � ./ ��0(�0:gauche= �0:droite)

La transformation de la partie syntaxique pure est classique [Aho et al. 86] et toute la
nouveaut´e réside dans la prise en compte des attributs. En admettant que le non-terminal�
est défini par des r`egles récursives `a gauche, ayant pour composants s´emantiques desR� ,
et des règles qui ne le sont pas, ayant pour composants s´emantiques desR
 , on peut le
redéfinir par des r`egles dont aucune n’est r´ecursiveà gauche, et dont les composants s´e-
mantiques sont construits `a partir desR� etR
 . En particulier, un non-terminal nouveau,
�0, est introduit. Son attribut est une paire dont les composants sont d´esignés par notation
pointée,.gaucheet .droite.

La combinaison de cette transformation et d’une transformation par d´epliage permet
d’éliminer les récursivités indirectes. Des manipulations symboliques, comprenant un peu
d’évaluation partielle, permettent de formuler les nouvelles r`egles de grammaire dans leur
syntaxe concr`ete.

Le système qui met en œuvre cette formalisation transforme automatiquement les r`egles
de grammaire suivantes, qui d´ecrivent un nombre et sa valeur chiffre par chiffre en com-
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mençant par la droite14,
nombre Nombre ––>

nombre Dizaines& chiffre Unites&
‘ ( Nombre is Unites + 10*Dizaines /* Horner */ ) .

nombre Chiffre ––> chiffre Chiffre .
en les règles suivantes, qui commencent par la gauche :

nombre 135 ––> chiffre Chiffre& derecnombre 135 Chiffre .
derecnombre 127 Dizaines ––>

chiffre Unites&
‘ ( Nombre is Unites + 10*Dizaines /* Horner */ )&
derecnombre 127 Nombre .

derecnombre 141 141 ––> [] .
Si on se souvient de la relation entreDCG et Prolog, on doit convenir qu’il s’agit en fait

d’une transformation de programmes produits d’apr`es un sch´ema particulier. En l’occur-
rence, la transformation d´ecrite plus haut ´elimine réellement les r´ecursivitésà gauche d’un
programme Prolog.

Le système que nous avons impl´ementé conserve autant que possible les identifica-
teurs de variables et les commentaires des r`egles sources dans les r`egles produites. Cela
permet d’augmenter la lisibilit´e des grammaires produites. C’est un aspect mal trait´e par
la recherche sur les transformations de programme et qui constitue un mode rudimentaire
d’explication de ce que fait le syst`eme. Il faut aussi noter que cela a un prix, en temps de
programmation du syst`eme et en temps de calcul des transformations. Dans le cas de ce
système, la tra¸cabilité est la cause du doublement de la taille du programme.

On voit que le formalisme propos´e est parent de�Prolog par le fait qu’il combine
�-abstractions(67) et quantifications logiques. On peut donc suspecter que notre biais pour
�Prolog a guid´e notre formalisation. Nous croyons qu’il faut consid´erer les choses d’une
autre mani`ere.�Prolog met en œuvre une formalisation de la m´etalangue employ´ee pour
manipuler les structures formelles. Il n’est donc pas ´etonnant que l’usage de la m´etalangue
déjà formalisée mène plus directement au but. On peut mˆeme penser que cela se reproduira.
Plus généralement, une autre raison pour laquelle un langage de programmation ne doit pas
être consid´eré comme neutre (voir la section((La recherche en programmation)) — page 8)
est qu’il offre une((vision du monde)). Celle-ci encourage un style de formalisation des
problèmesà résoudre.

Applications

Les applications pr´eférentielles de�Prolog sont d’abord celles qui ont motiv´e l’ajout
des�-termes : manipulation de formules, calcul de d´enotation, etc. Parmi les applica-
tions effectivement ´etudiées, on trouve la d´emonstration automatique [Belleann´ee 91,
Felty 93], l’analyse des langues naturelles [Miller et Nadathur 86a, Pareschi et Miller 90,
Dalrymple et al. 91, Coupet-Grimal et Ridoux 95], la manipulation des langages formels

14. La syntaxe est la mˆeme plus celle d´ecrite plus haut, avec en plus un point de g´enération introduit par le
signe((‘ )).
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et de leurs grammaires [Le Huitouze et al. 93a, Co¨uasnon et al. 95, Ridoux 96] (voirgram-
maires logiques(90) et section((�Prolog et grammaires formelles)) — page 44), et la mani-
pulation de programmes fonctionnels [Hannan et Miller 92]. Mentionnons aussi le fait que
la structure de�Prolog rend compte sans ajout extra-logique de constructions comme les
modules(105) [Miller 93] et lestypes abstraits(135) [Miller 89a].

Dans la suite, nous d´ecrivons un peu plus pr´ecisément deux types d’applications de
�Prolog qui ontété développées avec le syst`eme Prolog/MALI . D’un troisième type nous
ne donnons que les caract´eristiques de tailles car ces applications sont d´ecrites ailleurs
(voir sections((Un syst̀eme ouvert)) — page 42 — et((Transformations de grammaires en
�Prolog)) — page 47).

Technologie mixte

Le système de reconnaissance automatique de partitions d’orchestre (plusieurs pupitres
et plusieurs voix) con¸cu par Bertrand Co¨uasnon [Co¨uasnon et al. 95, Co¨uasnon 96] est une
application particuli`erement int´eressante par la complexit´e de sa mise en œuvre. Elle com-
bine la reconnaissance de primitives graphiques par des m´ethodes de type traitement du
signal, et la reconnaissance de leur agencement formalis´e à l’aide d’une grammaire bidi-
mensionnelle. C’est le second type de reconnaissance qui emploie�Prolog.

L’objectif de cette recherche ´etait d’étudier comment la connaissance de l’application
(ici, reconnaissance de partitions d’orchestre, mais plus g´enéralement reconnaissance d’un
type particulier de document format´e) permet de traiter des documents de mauvaise qualit´e
où les primitives graphiques sont alt´erées. Ici, des symboles musicaux peuvent ˆetre collés
entre eux, d’autres peuvent ˆetre scind´es en parties d´econnect´ees, des pixels peuvent ˆetre
attribuésà tort à des symboles musicaux alors qu’ils appartiennent aux lignes de port´ee et
vice-versa, et enfin les lignes de port´ee peuvent ne pas ˆetre droites (effet fr´equent de la pho-
tocopie) ouêtre interrompues. De plus, et ind´ependamment de la qualit´e de la reproduction
du document, sa composition peut ˆetre imprécise, avec en particulier un alignement vertical
des différentes voix qui ne respecte pas les temps. Cela arrive surtout pour des partitions
composéesà la main. La connaissancea priori du format des partitions d’orchestre permet
au système de reconnaissance de s’attendre `a trouver tel ou tel symbole en tel ou tel en-
droit, et de l’y trouver mˆeme mutilé. Le slogan((pas de reconnaissance sans connaissance
a priori)) résume cette id´ee.

Une des originalit´es de ce syst`eme est que les deux niveaux de reconnaissance com-
muniquent dans les deux sens. C’est d’ailleurs pourquoi l’auteur de ce syst`eme a choisi
Prolog/MALI (123) pour le mettre en œuvre. Le syst`eme Prolog/MALI permet d’interfacer
de manière complexe un composant symbolique ´ecrit en�Prolog et un composant num´e-
rique. Dans le cas de cette application, le niveau traitement du signal extrait d’une image
binaire des primitives graphiques qu’il communique au niveau grammatical. Celui-ci tente
d’y reconnaˆıtre leséléments d’une partition, et lorsqu’il n’y arrive pas demande au pre-
mier niveau de scinder ou amalgamer des primitives selon ce que sugg`ere la connaissance
a priori. Cette mani`ere de faire permet de restaurer les informations alt´erées dans un do-
cument de mauvaise qualit´e graphique en utilisant la connaissancea priori codée sous la
forme d’une grammaire bidimensionnelle de partition qui d´ecrit le((langage)) des armures,
des altérations, etc.
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C’est seulement dans un second temps que Co¨uasnon a utilis´e le potentiel de l’ordre su-
périeur pour manipuler des structures complexes. Ainsi, la partie symbolique du reconnais-
seur de partition est produite automatiquement `a partir de la grammaire bidimensionnelle
des partitions. C’est `a nouveau un cas de m´etaprogrammation. L’analyseur produit utilise
intensivement le pr´edicat de contrˆolefreezepour s’affranchir de la strat´egie de s´election des
buts de gauche `a droite. Cette application contient environ 8000 lignes de�Prolog, 2000 de
grammaire des partitions d’orchestre, et 20000 de C et C++. Le temps d’ex´ecution de cette
application est ´egalement r´eparti entre la partie num´erique et la partie symbolique.

On retrouve cette structure en deux niveaux communiquant dans une application d’ana-
lyse de donn´ees agriculturales en Australie (Australian Defence Force Academy). Ici, c’est
un niveau de traitement statistique qui cohabite avec le niveau symbolique. Nous savons as-
sez peu de chose sur cette application car ses auteurs sont fort discrets. C’est la ran¸con de la
distribution anonyme d’un logiciel. Au nombre des utilisations((discrètes)) de Prolog/MALI

on peut compter aussi la synth`ese de circuits int´egrésà l’université d’Oxford [McPhee 95].
Notons enfin que cette application utilise aussi de mani`ere cruciale la facult´e de suspendre
l’exécution d’un but (gelou freeze).

Des d́emonstrateurs enfouis

Un autre champ d’application int´eressant est celui de la demande croissante pour une
puissance de d´eduction((enfouie)) dans les syst`emes. Les concepteurs de ces syst`emes uti-
lisent a priori tout le calcul des pr´edicats de premier ordre, mais on observe parfois a poste-
riori que les théories exprim´ees sont simples (par exemple, elles ont des mod`eles finis). En
fait, il arrive que les utilisateurs choisissent le calcul des pr´edicats de premier ordre pour
sa facilité d’expression (plus grande que celle de formalismes `a modèles finis comme le
calcul propositionnel) plus que pour la puissance des th´eories exprimables.

Ce champ d’application a suscit´e l’étude de d´emonstrateurs de th´eorèmes parfois dits
((maigres)) (lean en anglais). Ils privil´egient la simplicité d’écriture, la lisibilité et la mo-
difiabilité, en sacrifiant, ´eventuellement, la r´esolution des probl`emes les plus complexes.
Il est donc relativement facile de les instrumenter et de les ´etendre. Les d´emonstrateurs
maigres exploitent intensivement le fait que les syst`emes de programmation logique sont
des démonstrateurs automatiques, mˆeme s’ils sont incomplets pour cause de strat´egie effi-
cace et de sp´ecialisation pour un fragment du calcul des pr´edicats, ou incorrects pour cause
d’absence detest d´occurrence(133).

Toute la question est de savoir comment programmer un d´emonstrateur automa-
tique incomplet et incorrect (un syst`eme de programmation logique) pour en faire
un démonstrateur complet et correct. Des exemples de cette approche sont lePTTP

(Prolog Technology Theorem Prover) [Stickel 88], SATCHMO [Manthey et Bry 88],
leanTAP [Beckert et Posegga 95, Beckert et Posegga 96, Fitting 98], pour Prolog, et le d´e-
monstrateur d’Amy Felty pour�Prolog [Felty et Miller 88, Felty 89]. Tous ces exemples
ont en commun d’ˆetre des d´emonstrateurs plutˆot simples qui r´eemploient dans une grande
mesure les capacit´es des syst`emes sur lesquels ils sont fond´es.

Il faut enfin noter que des d´emonstrateurs((maigres)) ont été conçus pour différentes
logiques, classiques, intuitionnistes ou modales, alors que Prolog ou�Prolog sont es-
sentiellements des d´emonstrateurs, imparfaits, pour la logique intuitionniste. Cela refl`ete
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pour la démonstration automatique ce que nous disions pour le�-calcul (voir les sections
((Introduction)) — page 7 — et((La métaprogrammation)) — page 23) : le�-calcul (ou la
logique) de niveau objet n’a aucune raison d’ˆetre le même que celui (ou celle) du m´eta-
langage, et pourtant, il est possible de r´eutiliser pour les impl´ementer l’implémentation du
métalangage.

Un démonstrateur enfoui construit sur�Prolog aété utilisé pour rechercher les pro-
grammes d’une biblioth`eque en les indexant par une sp´ecification [Rollins et Wing 91].
Une autre application, en cours d’´etude, est la v´erification que les exigences enqualité de
serviced’un programme mobile sont satisfaites par la sp´ecification d’un site o`u le pro-
gramme tente de s’ex´ecuter [Issarny et Bidan 96].

Une équipe du SEPT de Caen (Service d’´etudes communes de la Poste et
de France T´elécom) mod´elise et implémente des agents intelligents coop´erants en
�Prolog [Beyssade et al. 95]. L’aspect concurrence est pris en compte par un autre langage
que�Prolog, et là encore l’ouverture du syst`eme Prolog/MALI est importante. Les agents
disposent d’une puissance d´eductive enfouie, leur((intelligence)), qui leur permet de s’adap-
ter au contexte et d’en rendre compte. Par exemple, dans un tel syst`eme, on ne demande
plusà imprimer tel document sur tel mat´eriel, mais on demande `a un agent d’imprimer tel
document.À lui de trouver une imprimante adapt´ee et en service, et ´eventuellement, de
rendre compte de circonstances inhabituelles (par exemple, pas d’imprimante disponible,
ou imprimante inhabituellement ´eloignée). Ici, la logique pour laquelle il faut impl´ementer
un démonstrateur enfoui est une logique modale. En effet, chaque agent a une vision du
monde faite de croyances (sur le monde et les autres agents) et de certitudes.

Manipulation de formules

L’application de transformation de grammaires attribu´ees (voir section
((Transformations de grammaires en�Prolog)) — page 47) et le syst`eme Prolog/MALI

(voir section ((Un syst̀eme ouvert)) — page 42) sont des exemples d’applications qui
manipulent des formules. Dans la premi`ere, les formules sont des grammaires attribu´ees,
dont la forme concr`ete est lue, dont une forme interne est produite puis transform´ee en la
forme interne d’une autre grammaire dont la forme concr`ete est finalement affich´ee. Dans
le compilateur de la seconde, les formules sont des programmes�Prolog et C, et dans
une moindre mesure desscript Unix. Les programmes�Prolog sont lus, plusieurs formes
internes successives sont produites puis consomm´ees par différents modules de v´erification
et de normalisation. La forme interne d’un programme imp´eratif est enfin produite,
puis traduite en C. Tout autre langage de programmation imp´eratif aurait convenu. Un
autre programme�Prolog enchaˆıne les op´erations de compilation de modules�Prolog
élémentaires et de module C r´esultants, et l’´edition de lien en produisant desscriptsUnix.
La compilation des modules C r´esultants occupe environ les 2/3 du temps de compilation.

L’application de transformation de grammaires attribu´ees est une relativement petite
application de 4000 lignes de�Prolog. Elle ne comporte pas de composant ´ecrit dans un
autre langage de programmation.

Le système Prolog/MALI est une application beaucoup plus complexe. Il est fait de
8000 lignes de�Prolog pour le compilateur, 5000 lignes de�Prolog pour les biblioth`eques,
16000 lignes de C pour l’ex´ecutif (run-time system), et 4000 lignes de C/Motif pour l’in-
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terface graphique du d´ebogueur symbolique. Il faut remarquer que le syst`emeétant auto-
compilé le compilateur et les biblioth`eques sont ´ecrits dans des versions diff´erentes de
Prolog/MALI . Dans un ´etat donn´e du développement du syst`eme Prolog/MALI , les biblio-
thèques sont compil´ees par la version courante du compilateur de Prolog/MALI et reliées
avec la même version de l’ex´ecutif, et le compilateur l’est par la version pr´ecédente du
compilateur et de l’ex´ecutif. L’objectif dubootstrappinget de faire se superposer la ver-
sion courante et la version pr´ecédente, mais ce n’est qu’une situation id´eale atteinte en fin
de mise au point de chaque nouvelle version. Il faut donc maintenir la distinction entre les
deux sortes de sources�Prolog pendant le d´eveloppement, c’est-`a-dire tout le temps.

Typage

Le typage en programmation logique est une question pos´ee depuis long-
temps [Bruynooghe 82] et qui n’a pas re¸cu de réponse qui fasse l’unanimit´e. Il existe deux
points de vue que l’on qualifie l’un dedescriptif(85) et l’autre deprescriptif(110). Le point de
vue descriptif consid`ere que les types sont une abstraction des programmes. Il n’y a donc
pas de programmes mal typ´es, seulement des programmes dont l’abstraction r´evèle qu’ils
ne peuvent pas remplir la fonction escompt´ee. C’est donc un point de vueà la Curry(83).
Le point de vue prescriptif consid`ere que les types sont une sp´ecification partielle des pro-
grammes. Certains sont bien typ´es (satisfont la sp´ecification partielle), d’autres ne le sont
pas, mais on ne donne une s´emantique qu’aux programmes bien typ´es. C’est ce point de
vueà la Church(77) qui est adopt´e en�Prolog, et nous l’avons suivi, car nous trouvons qu’il
s’accorde mieux avec des strat´egies de d´eveloppement de logiciel qui sont largement ac-
ceptées. En effet, une discipline de typage prescriptif est un compromis entre la richesse
de la formalisation de la s´emantique attendue des programmes et l’automatisation de sa
vérification.

Notre travail d’implémentation de�Prolog nous a d’abord conduit `a préciser la disci-
pline de typage du langage car c’est un point o`u Miller et Nadathur son rest´es très impré-
cis [Brisset 92, Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 94]. Ensuite, l’utilisation de Pro-
log/MALI dans des applications concr`etes a connu certaines difficult´es dont nous avons
conclu que le typage g´enérique n’est pas bien adapt´e à la programmation logique. Nous
avonsétudié le problème avec Pascale Louvet et propos´e une discipline de type param´e-
trique pour la programmation logique [Louvet et Ridoux 96] dont les d´etails sont d´ecrits
dans sa th`ese [Louvet 96]. Nous avons appel´e �2Prolog cette variante param´etrique de
�Prolog.

Nous sommes donc pass´es par deux points de vue diff´erents sur le typage de�Prolog.
Ceux-ci sont s´eparés par environ trois ann´ees et une exp´erimentation en vraie grandeur.
Nous présentons un ´etat des lieux `a l’issue de l’implémentation de Prolog/MALI , puis notre
proposition de typage param´etrique.

Un état des lieux

Historiquement, le syst`eme de Mycroft et O’Keefe [Mycroft et O’Keefe 84] impl´e-
mente la premi`ere discipline de type prescriptif pour Prolog. C’est une transposition de la
discipline deML [Milner 78] à Prolog. Leur proposition a soulev´e quelques interrogations
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[Hanus 89a, Hanus 89b, Hanus 91] et a abouti `a la définition d’un Prolog typ´e,Typed Pro-
log [Lakshman et Reddy 91]. Le syst`eme Gödel [Hill et Topor 92, Hill et Lloyd 94] met
aussi en œuvre cette discipline.À notre connaissance,Typed Prologn’a pasété implémenté
ni diffusé. Gödel,�Prolog et, depuis peu, Mercury [Somogyi et al. 96] sont probablement
les seuls langages de programmation logique typ´es prescriptivement `a avoirété implémen-
tés en vraie grandeur et avoir ´eté utilisés relativement largement. On peut donc d´ejà tirer
quelques enseignements de ces exp´eriences. Le syst`eme de type de Mycroft et O’Keefe a
été aussi impl´ementé sous la forme d’un outil de v´erification de programmes. Cependant,
l’usage de cet outil reste optionnel. Cela ne confronte pas le programmeur `a l’obligation de
ne produire que des programmes bien typ´es.

Le point positif, prévisible, est que beaucoup d’erreurs sont d´ecouvertes d`es la compila-
tion. Elles vont de l’oubli ou la permutation de param`etresà la faute de frappe. De plus, en
cas de type non d´eclaré, le syst`eme Prolog/MALI propose un type dans le message d’erreur.
Cela signifie que mˆeme si nous avons souhait´e ne pas fonder la notion de programme bien
typé sur l’inférence de type, le syst`eme Prolog/MALI l’utilise opérationnellement comme
un mécanisme d’assistance au programmeur.

Le point négatif vient de ce que la discipline de type mise en œuvre est parfois trop
rigide et interdit certaines pratiques bien ´etablies en programmation logique. Nous pensons
que certaines de ces pratiques sont nuisibles, et que le typage ne fait que le r´evéler. Par
exemple, le typage de Prolog/MALI interdit d’utiliser un symbole avec desarités(68) diff é-
rentes. Nous pensons que c’est une bonne chose car permettre cet usage empˆeche de d´etec-
ter les omissions de param`etre. La confusion entre le contenant et le contenu (par exemple,
liste etélément) est aussi fr´equente et reconnue nuisible [O’Keefe 90]. Par exemple, consi-
dérons le pr´edicat qui relie un arbre binaire et la liste de ses feuilles. C’est un classique
où les deux premi`eres clauses ont pour premier argument une liste d’´eléments, alors que la
troisième a pour premier argument un ´elément.

aplatir [] [] :– ! .
aplatir [L1 | L2] F3 :– ! , aplatir L1 F1 , aplatir L2 F2 , conc F1 F2 F3 .
aplatir E [E] .

La version bien typ´ee de ce pr´edicat est la suivante :
kind arbre2 type –> type .
type feuille F –> (arbre2 F) .
type nœud (arbre2 F) –> (arbre2 F) –> (arbre2 F) .
type aplatir (arbre2 F) –> (list F) –> o .
aplatir (feuille F) [F] .
aplatir (nœud G D) Fs:– aplatir G FG , aplatir D FD , conc FG FD Fs .
Il faut noter que mˆeme reconnu nuisible par certains, ce genre de pratique abonde dans

la littérature, et la position qui consiste `a défendre une discipline de typage (donc de pro-
grammation) contre la pratique courante n’est pas confortable.

Il subsiste d’authentiques points n´egatifs dont certains ont trait `a la
métaprogrammation(104). Ici, la difficulté est que mˆeme si les formules et les termes
de �Prolog sont bien adapt´es à la métaprogrammation, les types de�Prolog ne le
sont pas compl`etement. Un des enjeux de la m´etaprogrammation est de sous-traiter
à la machine du m´etalangage des op´erations du niveau objet quand langage objet et
métalangage sont proches. Par exemple, si on a des langages de programmation logique
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aux deux niveaux, il est int´eressant de sous-traiter l’unification des termes objet `a la
procédure du m´etalangage, et c’est quelque chose qui se fait tr`es bien (voir levanilla
interpreter(140) [Sterling et Shapiro 90]). De fa¸con similaire, on voudrait que le typage des
termes objet soit sous-trait´e au méta-langage (seulement s’il est compatible, ´evidemment).
Il se trouve que la discipline de type de�Prolog est trop faible pour pouvoir faire cela avec
les types polymorphes. On voudrait appliquer au typage des termes objet la discipline du
métalangage (ici,�Prolog), de telle sorte qu’un terme objet est bien typ´e si et seulement si
le métaterme qui le repr´esente l’est aussi. Cela marche assez bien, sauf pour le polymor-
phisme. Par exemple, essayons d’appliquer aux deux membres d’une paire polymorphe
une fonction polymorphe inconnue mais qui sera le r´esultat d’un calcul (c’est-`a-dire une
fonction objet).

kind paire type –> type –> type .
type p A –> B –> (paire A B) .
type appliquerà paire (U –> U) –> (paire V W) –> (paire V W) –> o .
appliquerà paire F (p G D) (p (F G) (F D)) .
Ce programme ne r´epond pas `a notre besoin car le typage g´enérique force les trois types

inconnus,U, V etW, à êtreégaux. Pour cette application, le type inconnuU ne devrait pas
être traité comme le sontV et W. On voudrait pouvoir prendre une instance nouvelle de
son type pour chaque application de la fonctionF. Ce n’est pas possible lorsque le poly-
morphisme est repr´esenté par des formules uniquementprénexes(109): durant l’exécution,
le type d’un terme ne peut donc ˆetre qu’une instance monomorphe d’un type polymorphe,
mais jamais un type polymorphe.

Le problème pos´e peut sembler tr`es spécifique et ne m´eriter qu’une réponse locale. En
fait, il est assez g´enéral et le programmeur�Prolog fait souvent de la m´etaprogrammation
sans le savoir. Il faut se rappeler aussi le sens assez large que nous avons donn´eà métapro-
grammation. On peut se demander alors pourquoi ce probl`eme n’est pas aussi apparu dans
un autre langage polymorphe g´enérique commeML. En fait, il est apparu [Dubois et al. 95]
mais peut ˆetre pas avec la mˆeme acuit´e pour une raison qui semble en partie culturelle.
Il n’y a pas enML d’opérations g´enériques que l’on voudrait r´eutiliser au niveau objet,
alors que la programmation logique utilise depuis ses d´ebuts des op´erations g´enériques
comme l’unification, la comparaison de termes, la d´ecomposition de terme (pr´edicat=..,
aliasuniv), etc.

Une autre difficulté est le statut de lacondition de t̂ete(79). Celle-ci précise que non
seulement chacune des clauses doit ob´eir à la discipline de typage g´enérique,

toutes les occurrences d’une même variable ont le m̂eme type et toutes les
occurrences d’une m̂eme constante ont des types qui sont des instances indé-
pendantes d’un m̂eme type polymorphe,

mais aussi que les clauses d’un mˆeme prédicat doivent((s’accorder)),

les constantes prédicatives en tête des clauses d’un même pŕedicat doivent
avoir les m̂emes types.

Par exemple, la condition de tˆete fait que le pr´edicat suivant est mal typ´e.
type predad hoc A –> o .
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pred ad hoc 1 . %Type depred ad hoc: int –> o.
pred ad hoc ”1” . % Type depred ad hoc: string –> o.
Cette condition a ´eté exhibée pour répondre `a des questions de correction s´emantique

du typage et d’inf´erence de type. Un programme bien typ´e qui satisfait la condition est s´e-
mantiquement correct, c’est-`a-dire qu’il ne causera pas d’erreur de type durant l’ex´ecution.
En revanche, l’inf´erence de type polymorphe est ind´ecidable en pr´esence de cette condi-
tion. Il faut le savoir, mais ce n’est pas une limitation tr`es grave car on peut sp´ecialiser un
peu le problème pour le rendre d´ecidable [Lakshman et Reddy 91]. Ce qui est plus grave
est que la condition de tˆete interdit quasiment le polymorphismead hoc. On ne peut re-
trouver le polymorphismead hocqu’au prix de tolérer des constructeurs qui ne sont pas
transparents(80) : des constructeurs dont le type contient des variables qui n’apparaissent pas
dans le type du r´esultat. Par exemplecons :A! (list A)! (list A) est transparent, mais
f : (list A)! int ne l’est pas. On remarque qu’aucun constructeur de pr´edicat polymorphe
n’est transparent. Ils ont tous un type de la forme: : : A : : :! o.

Ce faisceau de circonstances un peu contradictoires fait qu’il n’y a pas de consensus sur
l’adoption de la condition de tˆete. Nous l’avons adopt´ee dans Prolog/MALI parce qu’elle
permet la compilation et la v´erification de type s´eparées, tout en sachant qu’elle contribue
à aggraver la rigidit´e du typage, contrairement aux autres impl´ementations de�Prolog qui
ne l’adoptent pas [Nadathur et Pfenning 92]. Il faut noter que, dans leurs premiers articles
sur�Prolog, Miller et Nadathur ne se prononcent pas sur cette condition [Nadathur 87].

La correction śemantique(83) est la propriété d’un système de v´erification de type qui
est tel qu’aucun programme bien typ´e selon ce syst`eme ne peut causer d’erreur de type `a
l’exécution (en anglais,((Well-typed programs cannot go wrong)) [Milner 78]).

L’int érêt de la correction s´emantique et qu’elle permet de ne plus repr´esenter de types
durant l’exécution car leur correction peut ˆetre établie dès la compilation. Cependant,
on peut avoir d’autres raisons de repr´esenter les types que pour les v´erifier. En�Prolog,
l’opération deprojection(111) les utilise pour s´electionner les arguments `a projeter. Cela
signifie que mˆeme quand la correction s´emantique est ´etablie, il faut repr´esenter suffi-
samment de type pour contrˆoler la projection. Notre impl´ementation repr´esente donc des
types durant l’ex´ecution, mais pas tous loin s’en faut [Brisset 92, Brisset et Ridoux 92b,
Brisset et Ridoux 94]. Le polymorphisme g´enérique n’éclaire pas tellement le statut de ces
types repr´esentés durant l’ex´ecution. Ils apparaissent comme param`etres cach´es des termes
et des pr´edicats, ils subissent l’unification comme les termes, mais contrˆolent aussi l’uni-
fication des termes. Ils peuvent en particulier se propager par substitution et empˆecher
l’unification de deux termes sans que la syntaxe ne le laisse pr´evoir.

Un dernier point est que le polymorphisme g´enérique fait perdre la propri´eté de trans-
parence d´efinitionnelle. Dans le contexte de la programmation logique, ˆetre transparent
définitionnellement signifie que l’on peut toujours remplacer un terme par une variable en
ajoutant la contrainte que cette variable est ´egaleà ce terme. C’est la base d’une forme
normale des programmes utilis´ee pour les compiler, les analyser, ou calculer la compl´etion
de Clark [Clark 78] des programmes avec n´egation.

Par exemple, une clause
. . . :– . . . , (p . . . t . . . ) , . . . , (q . . . t . . . ) , . . . .

peutêtre transform´ee en
. . . :– . . . , X = t , (p . . . X . . . ) , . . . , (q . . . X . . . ) , . . . .
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Les types des deux occurrences det peuventêtre différents, alors que les types des deux
occurrences d’utilisation deX ne peuvent qu’ˆetreégaux. Le polymorphisme g´enérique in-
troduit des variables cach´ees (les variables de type) qui empˆechent d’appliquer les trans-
formations habituelles.

La discipline de typage polymorphe g´enérique inspirée deML ne nous semble donc pas
complètement adapt´eeà Prolog et�Prolog.

Typage polymorphe paraḿetrique

Nous avons propos´e de substituer au polymorphisme g´enérique le polymorphisme pa-
ramétrique [Louvet et Ridoux 96, Louvet 96]. Le polymorphisme ne vient plus de l’instan-
ciation de sch´emas de type, mais du param´etrage de fonctions ou pr´edicats par des types.
Selon ce point de vue, une fonction ou un pr´edicat polymorphe attend des param`etres de
type qui lui indiquerons quels sont les types des autres arguments. Il faut donc pr´evoir des
notations pour ce passage de param`etre de type et pour le type de ces objets qui acceptent
des types en param`etre, et puisque�Prolog est un langage d’ordre sup´erieur, une notation
pour les fonctions qui acceptent des types en param`etre.

Nous présentons ces notations sur l’exemple de la fonction identit´e. La variante para-
métrique de la fonction identit´e, Id, s’utilise en l’appliquant `a un type puis `a un terme :
par exemple,([Id int] 1729). L’application de type ([. . . . . . ]) et l’application de terme
((. . . . . . )) consomment respectivement les param`etres de type et de terme. En premi`ere
approximation, le type deId pourraitêtre noté (type! �! �) qui exprime bien que le
premier param`etre est un type, mais ne dit pas que le param`etre suivant et le r´esultat ont
précisément le type qui est pass´e en param`etre. La bonne notation utilise un quantificateur
qui lie le param`etre de type dans les types qui en d´ependent :��(� ! �). C’est la no-
tation d’un type produit(137). Enfin, une seconde construction d’abstraction,�, permet de
distinguer les deux sortes de param`etres formels. La d´efinition de l’identité polymorphe
paramétrique est doncId = �t�x :t (x).

Cette forme de polymorphisme r´epond aux probl`emes mentionn´es plus haut. Premi`e-
rement, les types ne sont plus obligatoirement pr´enexes, et on peut donc amalgamer le
typage du langage objet et celui du m´etalangage (quand ils sont compatibles bien sˆur). Par
exemple, le pr´edicat d’application d’une fonction polymorphe aux membres d’une paire
peut s’écrire sch´ematiquement comme suit.

type appliquerà paire�V�W(�U(U–>U) –> (paire V W) –> (paire V W) –> o ) .
appliquerà paire F (p G D) (p ([F�] G) ([F �] D)) .

Cet exemple montre aussi qu’il faut introduire des variables de type libres dans les clauses,
et des quantifications de type pour les lier. Nous verrons `a la section suivante en quoi cette
écriture est sch´ematique.

Deuxièmement, la condition de tˆete se trouve vid´ee de sa substance car il n’y a
plus d’instanciation des types. Elle est satisfaite trivialement. Par exemple, le pr´edicat
pred ad hocpeut s’écrire sch´ematiquement comme suit.

type predad hoc�A(A –> o) .
[pred ad hoc int] 1 . %Type depred ad hoc: �A(A –> o).
[pred ad hoc string] ”1” . % Type depred ad hoc: �A(A –> o).
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Troisièmement, les types repr´esentés durant l’ex´ecution sont exactement des types pa-
ramétriques. Enfin, il n’y a plus de variable cach´ee et la transparence d´efinitionnelle est
restaurée.

Comme on peut le voir dans les exemples qui pr´ecèdent, des types peuvent ˆetre pass´es
en param`etre et traités comme le sont les termes. On a souhait´e maintenir une distinction en
proposant une construction de((garde de type)) qui permet de conditionner l’ex´ecution de
sous-buts par la v´erification d’une propri´eté de typage. Un but gard´e (garde ==> but) est
équivalentà la conjonction(garde, but), mais sp´ecifie aussi que la garde doit ˆetre vérifiée
avant de tenter de prouver le but. Ainsi, une variante du pr´edicatpred ad hocpeut s’écrire
de la façon suivante,

[pred ad hoc T] X :–
( T = int ==> X = 1
; T = string ==> ”1” ) .

au lieu de
[pred ad hoc T] X :–

( T = int , X = 1
; T = string , ”1” ) .

Le typage param´etrique introduit de nouvelles difficult´es, les deux principales ´etant que
le problème d’unification est encore plus difficile que celui des�-termes simplement typ´es,
et que la notation param´etrique, prise `a la lettre, est beaucoup trop verbeuse pour ˆetre pro-
poséeà un programmeur. Nous n’avons pas encore de r´eponse formelle au probl`eme de
l’unification. La réponse empirique est que d´ejà les syst`emes�Prolog actuels calculent
dans un domaine qui n’est plus celui des�-termes simplement typ´es et qui tend vers un
polymorphisme param´etrique. Les syst`emes�Prolog ne résolvent pas tous les probl`emes
d’unification qui leur sont pos´es : ils suspendent ceux qui sont trop difficiles jusqu’`a ce
qu’ils s’instancient en des probl`emes moins difficiles. C’est une technique largement uti-
lisée pour la programmation par contraintes. Par exemple, la contrainteax+bxy+cy = 0,
où a, b et c sont des constantes, etx et y sont des variables, est assez difficile `a résoudre
alors que son instanciation poury constant est tr`es facile.

La suspension de contrainte se produit d´ejà en�Prolog pour deux raisons. D’abord, le
semi-algorithme de Huet(94) qui est utilisé pour unifier les�-termes retarde l’unification des
pairesflexible-flexible(88) jusqu’à ce qu’elles ne le soient plus [Huet 75]. Il n’est pas grave
que des paires restent flexible-flexible jusqu’`a la fin du calcul car ce qui est effectivement
calculé est unpréunificateur(111). Ensuite, cet algorithme est d´efini pour des types simples
purs (sans variables), et il est assez naturel de l’´etendre au cas des types avec variable en
appliquant la m´ethode de la suspension aux paires de termes dont les types ne sont pas
assez connus.

Verbosité du typage polymorphe paraḿetrique

Nous avons apport´e une réponse formelle `a la verbosit´e de la notation sous la forme
d’une procédure qui compl`ete les notations de type manquantes [Louvet et Ridoux 96,
Louvet 96]. Elle permet d’omettre la plupart des notations de type, pour les laisser re-
constituer par un compilateur. L’intuition que l’inf´erence de type au second ordre n’est pas
faisable semble contredire la possibilit´e de cette compl´etion. En effet, au second ordre, il
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n’y a pas de type principal, et apr`es une longue p´eriode où on ne savait pas si le probl`eme
d’inf érence ´etait décidable [Leivant 83, Mitchell 84, Pierce et al. 89] Wells a prouv´e que
ce problème ne l’était pas [Wells 94]. En fait, la compl´etion propos´ee n’a pas pour but de
résoudre compl`etement l’inférence de type au second ordre : comme en�Prolog, les types
des constantes et des pr´edicats doivent ˆetre donn´es, et les�-quantifications inf´erées sont
toutes prénexes. Par exemple, partant des d´eclarations suivantes,

type p A –> B –> (paire A B) .
type appliquerà paire�D(D–>D) –> (paire A B) –> (paire A B) –> o .
appliquerà paire F (p G D) (p ([F TypeG] G) ([F TypeD] D)) .

la complétion reconstitue d’abord les� manquants dans les d´eclarations de type,
type p�A�B( A –> B –> (paire A B) ) .
type appliquerà paire�A�B(�D(D–>D) –> (paire A B) –> (paire A B) –> o ) .

puis les applications de type dans les clauses,
[appliquer à paire TypeG TypeD]

F
([p TypeG TypeD] G D)
([p TypeG TypeD]([F TypeG] G) ([F TypeD] D)) .

et enfin les quantifications manquantes, en distinguant les quantifications de variables de
terme,8, et les quantifications de variables de type,88.
88 TypeG88 TypeD8D:TypeD8G:TypeG8F:�D(D–>D)

([appliquer à paire TypeG TypeD]
F
([p TypeG TypeD] G D)
([p TypeG TypeD]([F TypeG] G) ([F TypeD] D))) .

On peut constater que les variables de types qui d´ecoraient les deux applications de la
fonctionF ont été dupliquées comme param`etres deappliquer à paireetp. C’est ce qui va
permettre la propagation des informations de type jusqu’aux points que le programmeur a
explicitement annot´e dans le source du programme.

La procédure de compl´etion permet de convertir au polymorphisme param´etrique tous
les programmes�Prolog. Cependant, tous les programmes param´etriques ne sont pas ac-
cessibles par compl´etion d’un programme�Prolog. Par exemple, le pr´edicatpred ad hoc
n’a pas de version purement�Prolog (avec condition de tˆete). En fait, les programmes qui
implémentent du polymorphisme ad-hoc ne peuvent pas ˆetre atteints par compl´etion d’un
programme�Prolog vérifiant la condition de tˆete. Par exemple,

type plus A –> A –> A –> o .
type conc (list A) –> (list A) –> (list A) –> o .
[plus A] X Y Z:–

( A = int ==> Z = X + Y
; A = (list B) ==> conc X Y Z ) .

est complété en le programme suivant,
type plus�A( A –> A –> A –> o ) .
type conc�A( (list A) –> (list A) –> (list A) –> o ) .
88 A88 B 8X:A8Y:A8Z:A

[plus A] X Y Z:–
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( A = int ==> [= A] Z (X + Y)
; A = (list B) ==> [conc B] X Y Z ) .

mais on ne peut pas se passer de mentionner les variables de typeA et B dans la version
abrégée du programme.

Prospective

Tous les travaux que nous avons pr´esenté ici peuvent ˆetre prolong´es d’une mani`ere
ou d’une autre. Dans certains cas, il s’agit de continuer la recherche sur�Prolog. Dans
d’autres cas, notre exp´erience de la programmation logique nous fait penser `a d’autres
formes qu’elle pourrait prendre. Et enfin, notre exp´erience en programmation en g´enéral
nous sugg`ere une forme d’organisation qui est inspir´ee de la logique mais qui d´epasse la
programmation.̀A tout cela s’ajoute la longue liste de questions non r´esolues et dont nous
ne parlerons pas ici.

Impl émentation

Notre implémentation de�Prolog a montr´e que ce langage est utilisable en vraie gran-
deur (par exemple, 13000 lignes pour le compilateur Prolog/MALI et les librairies de base).
Cependant, il reste beaucoup `a faire pour l’améliorer. Premi`erement, nous n’avons explor´e
que les traits propres `a�Prolog, en nous contentant d’une impl´ementation simple, mais rai-
sonnable, des traits communs avec Prolog. Beaucoup de travail portant sur les traits Prolog
pourraitêtre importé en�Prolog, en faisant toutefois attention que les invariants de�Prolog
ne sont pas ceux de Prolog.

En particulier, beaucoup de travail a ´eté fait en Prolog sur le th`eme de l’analyse
statique et globale de programme. Ces travaux n’ont eu qu’un impact moyen sur les
systèmes Prolog courants, mais il existe un syst`eme de programmation logique, appel´e
Mercury [Somogyi et al. 96], qui est tr`es pragmatique et o`u l’analyse statique et globale
des programmes est centrale. Les propri´etés d’intérêt pour le syst`eme Mercury sont les
modes(104), la directionnalit́e(104) des prédicats et leurmultiplicité(105). Cela permet entre autre
au compilateur Mercury de calculer un ordonnancement efficace des buts. Le caract`ere
pragmatique de Mercury vient de ce que ce calcul est rendu efficace par des restrictions
portant sur les programmes. Dans notre impl´ementation de�Prolog, nous faisons bien sˆur
une analyse statique des programmes (d´etection de combinateurs, allocation de registre,
etc.), mais elle n’est jamais globale car elle ne prend jamais en compte les interactions
entre prédicats. Nous pourrions l’´etendre `a des propri´etés globales en adoptant le mˆeme
esprit pragmatique de Mercury.

Deuxièmement, mˆeme pour les traits propres `a�Prolog, nous n’avons pas ´eté aussi loin
que nous l’aurions souhait´e. Par exemple, il reste beaucoup `a faire pour que l’usage de
l’implication soit aussi efficace que possible. En particulier, l’utilisation de l’implication
pour structurer les programmes�Prolog comme on peut le faire `a l’aide dulet en ML ne
pourra se faire que s’il n’y a pas de coˆut associ´e.

On pourrait aussi ´etudier des propri´etés spécifiquesà�Prolog comme le fait de savoir si
les arguments d’un pr´edicat sont pass´es en forme normale ou non. Enfin, quelques aspects
ont été traités de mani`ere conservatoire faute d’une id´ee claire de ce qu’il fallait faire.
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Dans certains cas, des avanc´ees théoriques sont intervenues pour faire avancer le probl`eme,
et elles ont des cons´equences sur l’impl´ementation. C’est le cas du typage param´etrique.
L’impl émentation de�2Prologà la lumière de l’approche pragmatique de Mercury nous
semble donc une tˆache utile et int´eressante.

Transformations de grammaires et de programmes

Notre travail sur la transformation de grammaires `a attributs a montr´e qu’on pouvait au-
tomatiser certaines tˆaches r´eputées difficiles comme l’´elimination de la r´ecursivité gauche
dans ces grammaires. Nous avons ´etudié trois transformations de grammaires, mais beau-
coup d’autres ont ´eté définies pour les grammaires sans contexte pures. Il faudrait continuer
l’exploration de ces transformations afin de les ´etendre aux grammaires `a attributs.

La technique employ´ee pour manipuler des r`egles de grammaire pourrait ˆetre transpo-
sée à la manipulation de clauses de programme. Elle ne peut pas ˆetre appliqu´ee directe-
ment, car les programmes Prolog consid´erés comme des grammaires n’engendrent que le
mot vide. Dans certains cas on peut r´ediger le programme en distinguant des pr´edicats qui
jouent le rôle de terminaux et ceux qui jouent le rˆole de non-terminaux, de telle mani`ere que
le programme n’engendre pas le mot vide quand on le consid`ere comme une grammaire.

Il reste que les structures de base des grammaires et des programmes logiques sont
diff érentes. Dans le premier cas, la structure de base est le mono¨ıde et n’inclut donc ni la
commutativité, ni d’élément absorbant, ni d’op´eration idempotente. Au contraire, l’alg`ebre
de Boole a des op´erateurs commutatifs, des ´eléments absorbants et des op´erations idempo-
tentes (̂ ). L’application directe de transformations correctes pour les grammaires ignorera
donc des transformations rendues possibles par une structure plus riche.

Même avec toutes ces limitations, des exp´erimentations pr´eliminaires ont montr´e que
la technique peut s’appliquer. En fait, beaucoup de transformations n’exploitent pas toute
la richesse de la structure sous-jacente (par exemple, pliage/d´epliage), et pourraient utiliser
notre technique avec b´enéfice. Il faut principalement retenir la s´eparation que nous avons
opéré entre le composant syntaxique pur et le composant s´emantique. On pourrait transpo-
ser cette s´eparation aux programmes logiques en distinguant un composant propositionnel
pur et la circulation des termes.

Fragments d́ecidables

Un des plus anciens th´eorèmes de la programmation logique est celui de
la complétude calculatoire des th´eories de Horn consid´erées comme des pro-
grammes [Andr´eka et Németi 76, Tärnlund 77]. Cela correspond bien `a une des pr´eoccu-
pations majeures des concepteurs de langages de programmation: offrir la puissance d’une
machine de Turing. Cet attachement `a la complétude calculatoire porte en germe des dif-
ficultés consid´erables, dont l’impossibilit´e de prévoir aussi pr´ecisément qu’on le veut le
comportement des programmes au simple vu de leur texte.

Quelques niches ont vu la cr´eation de langages de((programmation)) incomplets (par
exemple, les bases de donn´ees avecSQL et Datalog). Nous pensons qu’il est possible de
créer de tels langages pour des niches de plus en plus larges et vari´ees en donnant des
restrictions de plus en plus faibles `a la formation des programmes d’un langage ´eventuelle-
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ment complet, ou en combinant des fragments d´ecidables. Une niche correspondrait `a une
classe d’applications qui utiliserait une classe d’algorithme.

La logique a une longue tradition d’´etude de fragments d´ecidables.̀A certains corres-
pondent des classes de complexit´es et donc les probl`emes ou les algorithmes qui sont dans
cette classe. Lesgrammaires logiques(90), avec lesDCG, constituent une autre approche. Les
DCG ne constituent pas v´eritablement un formalisme incomplet, mais quelques restrictions
supplémentaires permettraient d’en faire un fragment d´ecidable de Prolog pour application
dans une niche particuli`ere : la programmation dans un mono¨ıde. Lestypes inductifs(136)

fournissent une autre piste pour la d´efinition de fragments d´ecidables. La programmation
logique se prˆete donc bien `a l’expression de restrictions d´ecidables. Qu’elles soient toutes
issues d’un mˆeme paradigme permettrait de les combiner dans des applications h´etéro-
gènes.

Preuve et calcul

La sémantique op´erationnelle qui domine actuellement la programmation logique en
Prolog est celle qui est mod´elisée par laSLD-résolution. Elle consiste `a partir d’un but et `a
le déplier jusqu’à ne plus pouvoir. Si `a ce moment le but est vide, on dit que c’est un succ`es,
sinon, on dit qu’on a un ´echec. De ce point de vue, la situation n’est pas tr`es différente en
�Prolog. On cherche une preuve uniforme au lieu d’une preuveSLD.

C’est une technique((descendante)). Cette s´emantique est intuitivement simple, mais
elle conduit à des implémentations incompl`etes. Des variantes de cette s´emantique
opérationnelle comme laSLG-résolution [Chen et Warren 93] sont moins simples mais
conduisent `a des implémentations compl`etes, y compris pour diff´erentes formalisations de
la négation par l’échec. Elles consistent `a distinguer des pr´edicats qui feront l’objet d’une
exécution où leurs conclusions interm´ediaires sont m´emorisées. Ce sont des techniques es-
sentiellement descendantes, mais qui injectent une composante remontante pour traiter les
prédicats m´emorisés.

On peut envisager une autre approche qui serait essentiellement remontante. Des pr´e-
dicats seraient distingu´es comme repr´esentant un ´etat et seraient ex´ecutés de mani`ere pu-
rement remontante. Cela consiste `a partir de faits qui d´ecrivent l’état initial, età dériver
l’ensemble de leur cons´equences imm´ediates, puis les cons´equences imm´ediates de celles-
ci, etc. Si le corps d’une clause d’un pr´edicat d’état contient un but d’un pr´edicat qui n’est
pas d’état ce but est ex´ecuté par la technique descendante. Dans cette approche, les pr´e-
dicats d’état représentent l’état du syst`eme, alors que les autres ne repr´esentent que des
relations purement logiques. L’´etat du syst`emeévolue au fur et `a mesure du calcul des
conséquences imm´ediates de premier rang, de second rang, etc. C’est donc le rang des
conséquences imm´ediates qui mod´elise l’horloge du syst`eme. Celui-ci s’arrˆete quand au-
cune nouvelle cons´equence ne peut ˆetre calculée.

Nous pensons que cette approche fournit une meilleure interface avec l’environnement
que la convention habituelle qui consid`ere la conjonction dans les buts comme signifiant
la séquentialité. Elle ouvre cependant de nouveaux probl`emes. Premi`erement, les gestions
de mémoire connues pour la programmation logique, dont celle de MALI , font l’hypothèse
d’une exécution essentiellement descendante, alors que dans la nouvelle approche elle est
essentiellement remontante. Le calcul de chaque cons´equence imm´ediate d’un rang donn´e
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consomme de la m´emoire et il faut la libérerà chaque fois qu’une cons´equence imm´ediate
d’un rang donn´e ne peut plus ˆetre utilisée dans un rang sup´erieur. Mais, comment le prou-
ver? Probablement en consid´erant le graphe d’appel des pr´edicats d’état comme le germe
d’un ordonnancement des tˆaches. Deuxi`emement, on retrouve un probl`eme déjà connu en
base de donn´ees et qui est que la r´esolution remontante na¨ıve est inefficace. L`a encore, le
graphe d’appel des pr´edicats d’état semble devoir jouer un rˆole.

Structures relationnelles

Le concept de hi´erarchie est omnipr´esent dans un environnement de programmation
traditionnel. Les fichiers, les modules, les documentations, etc., sont organis´es en hiérar-
chies. Il serait plus exact de parler destructures navigationnellescar ce qui importe ce n’est
pas tant le rang d’un objet dans la hi´erarchie que le chemin qui y m`ene. De plus, la plupart
de ces organisations hi´erarchiques souffrent des exceptions.

Les systèmes de gestion de fichiers, de programmation modulaire, les documents hy-
pertextes et l’exploration d’Internet fournissent des exemples de ces organisations naviga-
tionnelles, et des exceptions que souffrent celles qui semblent hi´erarchiques. En effet, un
système de gestion de fichiers hi´erarchique peut aussi offrir desliensqui permettent d’aller
d’un pointà un autre quelles que soient leurs positions relatives dans la hi´erarchie. Dans ce
cas la structure de base est un graphe orient´e quelconque mais `a dominante hi´erarchique.
Les systèmes de modularit´e permettent d’importer plusieurs fois un mˆeme module dans
des contextes diff´erents, mais la plupart n’autorisent pas d’importation circulaire :M0 im-
porteM1 qui importeM2, etc., qui importeM0. Ici, la structure de base est un graphe
orienté le plus souvent sans cycles. Un document est souvent organis´e en une hi´erarchie de
sections, mais contient aussi un grand nombre de liens sous forme de r´eférences crois´ees,
d’index et de tables des mati`eres. Cela est d´ejà vrai pour les documents((papier)) et la no-
tion d’hypertexte ne fait qu’animer ces liens. L`a, la structure de base est un graphe orient´e
quelconque avec une composante hi´erarchique. Avec leWWW (World Wide Web, le Web),
le graphe devient arbitraire, et presque plus hi´erarchique. Dans tous les cas, le graphe est
orienté et est le support d’une navigation. On part d’un sommet racine (r´epertoire person-
nel, module principal, page titre,home page) et on ne peut atteindre un autre point qu’en
suivant un chemin qui y m`ene.

Une grande partie de l’art du programmeur est donc de trouver son chemin dans ces
graphes. Tr`es souvent, sa m´emoire ou ses connaissances ne suffisent pas et desrobots le
remplacent pour faire des parcours syst´ematiques. Toutes les structures navigationnelles
dont nous avons parl´e ontété dotées de tels robots : la commandefind pour le syst`eme de
gestion de fichiers, des logiciels de gestion de version ou d’´etude d’impact pour le logi-
ciel, des indexeurs et navigateurs pour l’hypertexte et leWeb. Malheureusement, ces robots
sont eux-mˆeme difficilement contrˆolables, ils manquent de discernement ou au contraire
ils filtrent trop, et le plus souvent, ils d´elivrent des r´esultats o`u la structure originelle est
oubliée.

Il est important de pr´eserver la structure originelle du graphe, car mˆeme si elle est trop
contraignante quand elle est consid´erée comme un espace de navigation, elle peut v´ehicu-
ler de l’information, même si ce n’est que l’intention de l’auteur. Par exemple, si le serveur
d’une université est organis´e en cursus, et qu’un ´etudiant cherche o`u est enseign´ee la pro-
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grammation logique, il vaudrait mieux que la r´eponse respecte l’organisation originelle car
elle est vraiment op´erationnelle pour contacter un responsable et s’inscrire. Si on cherche
les modules logiciels concern´es par telle op´eration de maintenance, il vaut mieux que le r´e-
sultat apparaissent sous la forme d’un fragment de la hi´erarchie originelle. Enfin, sur leWeb
un indexeur r´epond souvent `a une requˆete par une liste de pages la satisfaisant, mais oublie
complètement les relations qu’elles entretiennent. En particulier, il est assez ridicule, et fi-
nalement nuisible, de lister toutes les pages d’un serveur qui satisfont la requˆete ; un résumé
des pages du serveur qui permettent d’atteindre les pages list´ees suffiraient largement.

En fait, la situation de ce domaine refl`ete celle des bases de donn´ees d’avant 1970, date
à laquelle Codd propose le mod`ele relationnel [Codd 70]. Un mod`ele navigationnel domine
alors, mais n’est pas satisfaisant. Cependant, nous ne pensons pas que le mod`ele des bases
de données relationnelles soit la r´eponse au probl`eme. En effet, le r´esultat d’une requˆete re-
lationnelleétant une relation, il lui manque la repr´esentation de la structure originelle. Dans
ce cadre, ce qui s’approcherait le plus de notre objectif serait une forme de r´eponse consti-
tuée d’une base de donn´ees relationnelle o`u on trouverait les r´eponses au sens relationnel
et la représentation de leur structure.

Nous avons entam´e une réflexion sur des structures que nous appelonsrelationnelleset
qui sont aux structures navigationnelles ce que la programmation logique et les bases de
données relationnelles sont `a la programmation imp´erative et aux bases de donn´ees navi-
gationnelles. L’idée principale est de calculer des relations et de consid´erer leurs extr´ema
comme des indices de structurations. Un tel calcul pourrait guider l’organisation de fichiers,
de modules, ou de documentation. Il pourrait aussi ˆetre utilisé a posteriori pour faire appa-
raı̂tre de la structure l`a où elle n’est plus visible (navigation sur leWeb). Dans son utilisation
a posteriori, ce calcul peut ˆetre vu comme une forme dedata-miningsymbolique.
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Lexique des notions communes

Le lexique comporte des articles qui d´ecrivent des ´eléments du vocabulaire du domaine
de �Prolog, des articles qui sont des exemples de programmation en�Prolog et des ar-
ticles biographiques. Ces derniers ne donnent que les traits de l’œuvre d’un auteur qui sont
corrélés avec le domaine de�Prolog.

Les entrées sont rang´ees dans l’ordre lexicographique de leur partie alphab´etique ro-
maine. Les pr´efixes et suffixes alphab´etiques mais non romains (par exemple,�) sont traités
comme des cl´es secondaires. Il faut donc chercher((�-équivalence)) (86) dans lesE(86), où elle
sera précédée de((�-équivalence)) (86) et suivi de((�-équivalence)) (87). Les entrées ne conte-
nant pas de partie alphab´etique sont rang´ees dans l’ordre lexicographique de leur transcrip-
tion romaine quand elles en ont une qui est bien accept´ee. Par exemple,((
)) (107) (omega)
est rang´e dans lesO(107). Les entrées ne contenant pas de partie alphab´etique et qui n’ont
pas de transcription alphab´etique bien accept´ee sont rang´ees dans la section((Symboles))
— page 65. Par exemple,((n)), dont on ne sait pas s’il faut le lire((back-slash)), ((anti-slash)),
ou même((contre-slash)), est décrit comme un symbole.

Dans les entr´ees correspondant `a des noms compos´es les noms propres sont trait´es
comme des cl´es primaires. Les noms de personnes et les noms de syst`emes sont consid´erés
comme des noms propres. Il faut donc chercher((unification des termes de L�)) (99) dans
lesL (99), et((univers de Herbrand)) (93) dans lesH (91), mais((unification d´ordre suṕerieur)) (139)

dans lesU (138).

Notations

Abr éviations

abr. abréviation,adj. adjectif,ant. antonyme,ex.progr.exemple de programme,f. fé-
minin,m.masculin,n. nom,rel. concept relié,syn.synonyme,synt.progr.syntaxe concr`ete
des programmes,tr. transitif,v. verbe,! voir.

Symboles

FV(t) : Les variableslibres(101) det.

BV(t) : Les variablesli ées(101) det.



66

[x y] : Opération de remplacement des occurrenceslibres(101) dex pary. On noteE[x y]
l’application de cette op´erationà un termeE.

�(x) : Le type d’un termex.

A.B : Le fait queA se réduise enB. On pourra ajouter un indice pour sp´ecifier le syst`eme de
réécriture. Par exemple,(�x(x) 1) .� 1. On pourra aussi ajouter un exposant pour sp´ecifier
le nombre de pas. Par exemple,(�x(x) 1) .1� 1 et
 .� 
.

u : Une séquence deu de longueur ind´eterminée. Lei-èmeélément est not´e (u)i.

uq : Une séquence deu de longueurq. Le i-èmeélément est not´e (uq)i.

c+ etc� : Un connecteur ou une formulec qui est restreint `a n’apparaˆıtre qu’en des occurrences
positives(109) (négatives(106)) dans unbut(71) ou négatives (positives) dans uneclause(78).

Ces signes peuvent d´ecorer les non-terminaux qui engendrent des notations de but et
de clause. Le mˆeme symbole peut servir dans des notations de but ou de clause, mais on
convient qu’il hérite du signe du non-terminal qui l’engendre.

L1 � L2 : Concaténation des listesL1 etL2.

? : Valeur de vérité ((Faux)) ou ((Absurde)).

> : Valeur de vérité ((Vrai)).

[] : synt.progr.Liste vide (nil).

[A0, . . . ,An] : synt.progr.Liste dontA0, . . . etAn (n � 0) sont leséléments.

[A0, . . . ,An |B] : synt.progr.Liste dontA0, . . . etAn (n � 0) sont lesn+1 premierséléments,
etB est la sous-liste qui les suit.

n : synt.progr.La �-abstraction(67). Par exemple, on ´ecritxnE au lieu de�x(E).

:– et=> : synt.progr.Implication(96) dans les formulesnégatives(106)etpositives(109). Par exemple,
onécritTete:– Corps(resp.Clause=> But) au lieu deCorps) Tete(resp.Clause) But).

, et ; : synt.progr. Conjonction et disjonction. Par exemple, on ´ecrit But1 , But2
(resp.But1 ; But2) au lieu deBut1 ^ But2 (resp.But1 _ But2).

–> : synt.progr.Flèche de construction des types fonctionnels. Par exemple, on ´ecrit int –> int
au lieu deint! int.

: synt.progr.Variable anonyme. Deux occurrences de ce symbole dans la mˆeme clause d´esi-
gnent deux variables distinctes.

. : synt.progr.Point final (((full-stop))) de la notation des d´eclarations et des clauses. Ce point
appartient `a la syntaxe deStandard Prolog(131) et de�Prolog.

Exemples de programme

Nous donnons une pr´esentation en�Prolog de certaines d´efinitions dans des articles
séparés. De plus, des exemples de programmes servent d’illustration pour chaque lettre.

Dans le but de ne pas multiplier les notations, nous ´ecrirons tous les exemples de pro-
gramme dans la syntaxe concr`ete de�Prolog(114), qu’il s’agisse de�Prolog ou deProlog(112).
De même, nous ´ecrirons tous les exemples de grammaire logique dans la syntaxe de
�HHG (93), même quand il s’agira deDCG (84) (voir aussi la section((Notations)) — page 14).
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A–Z

kind arbre2 type –> type .
type feuille A –> (arbre2 A) .
type nœud (arbre2 A) –> (arbre2 A) –> (arbre2 A) .

type aplatir (arbre2 A) –> (list A) –> o .
aplatir (feuille F) [F] .
aplatir (nœud G D) F:– aplatir G Gf , aplatir D Df , conc Gf Df F .

type aplatirg (arbre2 A) –> (list A) –> (list A) –> o .
aplatir g (feuille F) ––> ‘ [F] .
aplatir g (nœud G D) ––> aplatir g G& aplatir g D .

A Prédicat qui relie un arbre et la liste de ses feuilles. Version directe (aplatir) et ver-
sion grammaticale (aplatir g).

�-Abstraction. n.f. (rel. �-calcul(74)) (! ex.progr.déclaration deabs(102)) Construction de la
syntaxe du�-calcul qui lie une�-variable(140) dans un�-terme(132). Six est une�-variable et
siE est un�-terme, alors�x(E) est une�-abstraction. On peut interpr´eter la�-abstraction
comme une fonction qui `a toutx fait correspondreE.

Les�-abstractions sont engendr´ees par la r`egle de grammaire suivante :

� ::= � V�
où lesV sont les identificateurs de variables.

L’abstraction introduit les notionsd’en-t̂ete, de tête et de corps. Dans le terme
�a�b�c(d a c), l’en-tête est�a�b�c, la tête estd et le corps est(d a c).

On dit qu’une abstractionlie les variables de son en-tˆete. On distingue ainsi entre oc-
currences de variableli éeset libres. Dans le terme(x y �z�x(x y z)), y n’a que des occur-
rences libres, la seule occurrence dez est liée, etx a une occurrence libre et une autre li´ee
(respectivement sa premi`ere et sa seconde). Dans le sous-terme soulign´e,x et y n’ont que
des occurrences libres et la seule occurrence dex est liée. Plus g´enéralement, une occur-
rence de variable est li´ee dans un terme de r´eférence si elle est sous-terme d’une abstraction
qui lie la variable et qui est sous-terme du terme de r´eférence. Une occurrence de variable
est dite libre si elle n’est pas li´ee. On appellevariables libresd’un terme les variables qui
ont une occurrence libre dans le terme,variables líeescelles qui ont une occurrence li´ee
dans le terme. Un terme sans variables libres est appel´ecombinateur(78).

Ant éćedent. n.m.(! séquent(129))

Antiskol émisation. n.m.(! skoĺemisation(130))

Application . n.f.(! ex.progr.déclaration deapp(102)) Construction de la syntaxe du�-calcul(74)

qui combine deux�-termes(132). SiE etF sont des�-termes, alors(E F ) est une applica-
tion. On peut interpr´eter l’application du�-calcul comme l’application d’une fonctionE à
un argumentF .

Les applications sont engendr´ees par la r`egle suivante :

� ::= (� �)
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On admet que l’application est associative `a gauche, ce qui rend certaines parenth`eses
inutiles : par exemple,(conc A B C) dénote la mˆeme chose que(((conc A) B) C).

Arit é. n.f.
1) En Prolog, d´esigne le nombre d’arguments que doit prendre un symbole fonctionnel pour

produire un terme du premier ordre bien form´e. C’est le minimum qu’on puisse faire en
matière de typage.

En Standard Prolog(131), plusieurs symboles fonctionnels d’arit´es différentes peuvent
avoir le même nom et cela peut laisser penser que ce minimum n’est mˆeme pas v´erifié. Il
n’en est rien car, il s’agit l`a des noms externes des symboles fonctionnels, que les concep-
teurs ont jug´e bon de pouvoir surcharger. Les noms internes sont distingu´es par un suffixe
qui dénote l’arité. Par exemple,f/1 est distingu´e def/2.

2) En �Prolog, l’arité d’un constructeur de type est not´ee par une expression de la forme
(type !)�type. L’arité est alors le nombre de((type !)) dans l’expression. Par exemple,
liste : type! type est d’arité 1, etpaire : type! type! type est d’arité 2.

3) En�-calcul typé, désigne souvent la sorte des constructeurs de type. L’arit´e n’est alors pas
toujours assimilable `a un entier (par exemple, le�-calcul typé d’ordre! [Barendregt 91]).

type booĺeen (A–>A–>A) –> (A–>A–>A) –> o .
booĺeen Vrai Faux:–

pi alorsn(pi sinonn( (Vrai alors sinon) = alors , (Faux alors sinon) = sinon )) .

B Sṕecification du codage en�-calcul simplement tyṕe des combinateursVrai etFaux.

Barendregt (cube de). n.m. [Barendregt et Hemerik 90, Barendregt 91] M´etaphore qui pr´e-
sente dans un cadre unique plusieurs�-calculs(74) typés. La remarque essentielle est qu’on
peutétendre le�-calcul simplement tyṕe(74) selon trois dimensions ind´ependantes. On ob-
tient donc sept nouveaux syst`emes en ´etendant le�-calcul simplement typ´e selon une di-
mension (3 syst`emes), deux dimensions (3 autres syst`emes) et selon les trois dimensions `a
la fois (1 système).

Pour comprendre les trois extensions possibles il faut se rappeler que les�-termes sim-
plement typés ne peuvent ˆetre appliqu´es qu’à des termes [Church 40], et que cela constitue
les seules applications possibles. Les trois extensions ind´ependantes consistent `a appliquer
des termes `a des types, des types `a des types et des types `a des termes. La premi`ere ex-
tension mod´elise le polymorphisme param´etrique où une fonction peut recevoir un type en
paramètre et produire un r´esultat dont le type en d´epend [Girard 72, Reynolds 74]. La se-
conde extension mod´elise le calcul de type. Elle permet de d´efinir les constructeurs de type
dans le langage plutˆot que de les consid´erer comme pr´edéfinis dans une signature initiale.
Enfin, la troisième extension mod´elise des types qui d´ependent de valeurs, par exemple le
type des listes d’une longueur donn´ee ou le type des tableaux d’un nombre donn´e d’élé-
ments.

Ces extensions correspondent `a de vrais probl`emes de programmation. Par exemple,
les procédures des biblioth`eques math´ematiques ont souvent des param`etres pour indiquer
la forme ou les dimensions d’autres param`etres qui sont des tableaux. Ces proc´edures sont
écrites en Fortran ou en C, mais aucun de ces langages de programmation n’est pr´evu pour
vérifier la cohérence de ce genre de param´etrage, alors qu’il est convenablement d´ecrit par
les types d´ependants de termes.
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Les huit syst`emes du cube de Barendregt sont :

�! — le �-calcul simplement tyṕe(74). La puissance de calcul y est tr`es faible.

�2 — le �-calcul polymorphe du second ordre. On y trouve des applications de termes
à des types et les abstractions et les constructions de type qui vont avec [Girard 72,
Reynolds 74] (! type produit(137)). La puissance de calcul d´epasse celle des fonctions
primitives récursives.

Les langages polymorphes `a laML (quantificationprénexe(109) des variables de type)
sont situés entre�! et �2. On ne parle ici que du syst`eme de type, car la pr´esence
d’une constante interpr´etée comme un combinateur de point-fixe fait sortir ces lan-
gages du cube. En particulier, ces langages n’ont pas la propri´eté denormalisation
forte(106), mais c’est intentionnel.

�! — un�-calcul peuétudié. On peut y d´efinir les constructeurs de type.

�! — le �-calcul polymorphe d’ordre sup´erieur. Il combine�2 et�! [Girard 72]. Il n’est
pas calculatoirement complet, aucun des�-calculs du cube ne l’est, mais sa puissance
de calcul est suffisamment importante pour envisager de l’utiliser comme langage de
programmation [Pierce et al. 89].

P — le �-calcul à type dépendant. On y trouve des applications de types `a des termes
et les abstractions et les constructions de type qui vont avec (! type produit(137)).
Il s’agit essentiellement de LF (Logical Framework[Harper et al. 87]). Il faut noter
que la dépendance de type n’augmente pas la puissance de calcul. Elle augmente
seulement la facult´e d’exprimer dans les types des propri´etés complexes.

P2 — le �-calcul polymorphe du second ordre `a type dépendant. Il combine�2 etP .

P! — un�-calcul peuétudié. Il combine�! etP .

P! — le calcul des construction [Coquand et Huet 88]. Il combine toutes les possibilit´es
d’application : celles de�2, �! etP . Une variante un peu plus puissante est `a la base
du système de d´eveloppement de programmes appel´eCoq [Huet et al. 97].
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Tous ces syst`emes ont la propri´eté de normalisation forte et celle deChurch-Rosser(78).
On exploite souvent cette m´etaphore en dessinant un cube ´etiqueté par des noms de

�-calculs et des commentaires (voir au-dessus et figure 9). Les notations�(�j2; �j2) dési-
gnent les capacit´es ajoutées ou retranch´ees pour appartenir `a telle face ou suivre telle arˆete.
Le signe� désigne la sorte des termes et2 désigne celle des types. Une paire(s1; s2) spéci-
fie la capacit´e de former des fonctions dess1 dans less2. La paire(�; �) désigne la capacit´e
d’abstraire des termes dans les termes, et donc d’appliquer des termes `a des termes. C’est
la capacité de base, que tous les syst`emes poss`edent. La paire(2; �) désigne la capacit´e
d’abstraire des types dans les termes, et donc d’appliquer des termes `a des types. Consi-
dérés comme des formules (! Curry-Howard(83)), les types de ces termes sont qualifi´es de
((non-prédicatifs)) car ils contiennent des quantifications sur tous le domaine de formule,
sans restriction. La paire(�;2) désigne la capacit´e d’abstraire des termes dans les types, et
donc de former des types d´ependants de termes. Toujours en consid´erant les types comme
des formules, cette capacit´e fait des types les formules d’un((calcul de prédicat)). Enfin, la
paire(2;2) désigne la capacit´e d’abstraire des types dans les types, et donc d’appliquer
des types `a des types. Cela fait des types des formules((d’ordre supérieur)).

Cet usage de la m´etaphore est assez probl´ematique car un cube laisse une surface nulle
(les sommets) pour les objets qui sont ici les plus concrets (les syst`emes), et la plus grande
surface (les faces) pour des familles de quatre syst`emes. Le dual du cube, un octa`edre, per-
met de consacrer le plus de surface aux objets qui sont les plus concrets (voir figure 10).
C’est donc lui qu’il faut choisir pour combiner la m´etaphore du cube et un commentaire
extensif des((sommets)). On peut aussi mettre les arˆetes en valeur en construisant un dod´e-
caèdre (voir figure 11). Dans cette figure, chaque face est ´etiquetée par une paire+(s1; s2)
et deux noms de syst`emes, l’unécrit sous la paire, l’autre au-dessus. Cela repr´esente l’arˆete
qui va du syst`eme du bas au syst`eme du haut en ajoutant la capacit´e (s1; s2).

But. n.m.Selon les contextes, un but est un corps declause(78) (�Prolog), unlitt éral(102)(Prolog),
ou une formule `a prouver.
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FIG. 10 –Sommets du cube de Barendregt. Découper et assembler comme un octaèdre.
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type conc (list A) –> (list A) –> (list A) –> o .
conc [] X X .
conc [A|X] Y [A |Z] :– conc X Y Z .

ou
conc L1 L2 L3:– iter list L2 enrn[e |r] L1 L3 .

ou
conc X Y Z:– pi cn( pi An(pi Xn(pi Zn(c [A |X] [A |Z] :– c X Z)))=> c [] Y => c X Z ) .

ou
type concf ((list A)–>(list A))–>((list A)–>(list A))–>((list A)–>(list A))–>o .
concf G D zn( G (D z) ) .

ou
type concd (dlist A) –> (dlist A) –> (dlist A) –> o .
concd A–B B–ZB A–ZB .

C Plusieurs versions du prédicat de concaténation : classique, avecitérateur(98), avec
implication, pourlistes fonctionnelles(102), et pourlistes en différence(101).

�-Calcul. n.m. Calcul dont les termes sont les�-termes(132) et les lois sont celles de la
�-équivalence(87). Le �-calcul aété conçu par Church pour remplacer la th´eorie des en-
sembles dans son rˆole de théorie fondamentale des math´ematiques pour ´eviter les paradoxes
d’auto-appartenance. Malheureusement, les mˆemes paradoxes peuvent ˆetre construits dans
le �-calcul.

Peu apr`es sa conception, le�-calcul se révélera avoir la mˆeme puissance de calcul
que d’autres formalismes candidats `a représenter les fonctions calculables (machine de Tu-
ring, etc.) [Rosser 84]. Pour cette raison, et parce que ses termes peuvent ˆetre interprétés
comme des fonctions, il est le formalisme naturel pour mod´eliser les langages de program-
mation fonctionnelle.

Le �-calcul a la propri´eté deChurch-Rosser(78), mais pas celle de lanormalisation
forte(106).

Church a propos´e une variante typ´ee du�-calcul [Church 40] pour ´eviter les paradoxes.
À nouveau, ce formalisme n’a pu servir de th´eorie fondamentale des math´ematiques, mais
cette fois-ci parce que trop faible. En revanche, il est le plus simple d’une longue liste de
formalismes qui peuvent mod´eliser les types en programmation (! cube de Barendregt(68)).

�-Calcul simplement typé. n.m.Calcul dont les termes sont les�-termes simplement typés(133)

et les lois sont celles de la�-équivalence(87). Le �-calcul est le plus simple des calculs du
cube de Barendregt(68). Il a la propriété deChurch-Rosser(78) et celle de lanormalisation
forte(106).

Calcul des śequents. n.m.(rel. Gentzen(90)) [Gallier 86, Gallier 91, Lalement 90] Pr´esentation
symétrique derègles de d́eduction(126) qui permet de raisonner sur les preuves. Le calcul
des séquents est d´efini par un ensemble de r`egles de d´eduction qu’il faut juxtaposer pour
construire des preuves. Les s´equents qu’on peut trouver `a la racine d’une preuve sont des
théorèmes. Les r`egles de d´eduction pour le calcul des pr´edicats de premier ordre (souvent
appeléLK) sont présentées dans la figure 12.

Ici, la virgule qui figure dans lesant́ećedents(67) et lesconśequents(80) est interprétée
comme un constructeur de s´equence. Si on l’interpr`ete comme un constructeur de multi-
ensembles, on peut oublier les r`egles d’échange. Si on l’interpr`ete comme un constructeur
d’ensembles, on peut aussi oublier les r`egles de contraction. On peut enfin oublier les r`egles
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Axiome :

A ` A
Règle de coupure :

� ` A; � A; � ` �
�; � ` �; �

Règles structurelles :

à gauche à droite

Affaiblissement : � ` �
A; � ` �

� ` �
� ` A; �

Contraction : A; A; � ` �
A; � ` �

� ` A; A; �
� ` A; �

Échange : A; B; � ` �
B; A; � ` �

� ` A; B; �
� ` B; A; �

Règles logiques :

à gauche à droite

^ :

8>><
>>:

A; � ` �
A ^ B; � ` �
B; � ` �

A ^ B; � ` �

� ` A; � � ` B; �
�; � ` A ^ B; �; �

) : B; � ` � � ` A; �
A) B; �; � ` �; �

A; � ` B; �
� ` A) B; �

_ : A; � ` � B; � ` �
A _ B; �; � ` �; �

8>><
>>:

� ` A; �
� ` A _ B; �
� ` B; �

� ` A _ B; �

: : � ` A; �
:A; � ` �

A; � ` �
� ` :A; �

8 : �; A[x t] ` �
�; 8x(A) ` �

� ` A[x c]; �
� ` 8x(A); �

9 : �; A[x c] ` �
�; 9x(A) ` �

� ` A[x t]; �
� ` 9x(A); �

FIG. 12 –Règles du calcul des séquentsLK .
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d’affaiblissement en rempla¸cant la règle axiome par la suivante.

A; � ` A; �
Dans la suite, et dans les autres articles, on interpr`ete la virgule de fa¸con ensembliste.
Le calcul des s´equents est qualifi´e de sym´etrique car il traite de la mˆeme façon les

connecteurs qui apparaissent `a gauche et ceux qui apparaissent `a droite.
Le principal résultat du calcul des s´equents est leHauptsatz(92) : la règle de coupure

est redondante et peut ˆetreéliminée (avec des pr´ecautions si des axiomes sont rajout´es au
calcul des s´equents).

On peut restreindre syntaxiquement les r`egles du calcul des pr´edicats de fa¸con à
modéliser exactement le calcul des pr´edicats intuitionniste. Pour cela, il suffit de res-
treindre les r`egles d’affaiblissement et de la n´egation (:) à droite en exigeant que� soit
vide [Kleene 71]. Une autre restriction, plus simple et plus radicale, exige que tous les
conséquents soient au plus des singletons. C’est le syst`eme qui est souvent appel´eLJ. Cette
dernière restriction n’est pas n´ecessaire logiquement, malgr´e ce qui est souvent laiss´e en-
tendre. En revanche, elle est commode pour d´efinir des fragments du calcul des s´equents
interprétables en programmation logique (voir figure 13). Ces restrictions sont ´equivalentes
et il suffirait d’admettre un� non-vide dans l’une des deux r`egles pour retrouver le calcul
des prédicats classique.

C’est ce calcul qui sert de base logique `a�Prolog. Il pourrait aussi servir pour Prolog,
mais ce n’est pas l’habitude. Dans ce cadre, l’ant´ecédent des s´equents mod´elise le pro-
gramme et le cons´equent mod´elise lebut(71). La notion depreuve uniforme(110) fournit une
sémantique op´erationnelle pour ces langages. On peut d´efinir d’autres calculs des s´equents
pour d’autres logiques (par exemple, la logique lin´eaire [Girard et al. 89]), et pour ces cal-
culs définir une notion de preuve uniforme et rechercher les fragments de ces calculs pour
lesquels la prouvabilit´e uniforme est compl`ete. Miller consid`ere que ces fragments sont
tous des langages de programmation logique [Miller 91c, Miller et al. 91].

Church, Alonzo (États-Unis, 1903–1995). Church introduit le�-calcul dans les ann´ees
1930 comme une notation pour la logique combinatoire (! Curry(83)) et le développe
avec Rosser(129) et Kleene. Il démontre en 1936 l’ind´ecidabilité du calcul des pr´edi-
cats [Church 36]. Au passage, il ´enonce ce qui sera connu comme la((thèse de Church)),
selon laquelle la th´eorie des fonctions r´ecursives g´enérales mod´elise adéquatement la no-
tion de fonction calculable.

Il présente en 1940 une logique d’ordre sup´erieur [Church 40] dont beaucoup de traits
sont représentés en�Prolog.

Church (entier de). n.m.Représentation des entiers naturels par des�-termes(132):

Church(0) = �s�z(z)
Church(1) = �s�z(s z)
: : :
Church(n) = �s�z(sn z)

Des représentations similaires peuvent ˆetre produites automatiquement pour tous les
types inductifs(136) [Böhm et Berarducci 85, Pierce et al. 89].

On peut sp´ecifier en�Prolog la repr´esentation de Church des entiers naturels.
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Axiome :

A; � ` A
Règles logiques :

à gauche à droite

^ :

8>><
>>:

A; � ` �
A; � ^ B ` �
B; � ` �

A ^ B; � ` �

� ` A � ` B
� ` A ^ B

) : B; � ` � � ` A
A) B; � ` �

A; � ` B
� ` A) B

_ : A; � ` � B; � ` �
A _ B; � ` �

8><
>:

� ` A
� ` A _ B
� ` B

� ` A _ B

: : � ` A
:A; � `

A; � `
� ` :A

8 : �; A[x t] ` �
�; 8x(A) ` �

� ` A[x c]
� ` 8x(A)

9 :
�; A[x c] ` �
�; 9x(A) ` �

� ` A[x t]
� ` 9x(A)

FIG. 13 –Règles du calcul des séquents intuitionnistes.

type entierchurch ((A–>A)–>A–>A) –> o .
entier church snznz .
entier church snzn( N s (s z) ):– entierchurch N .

On peut remplacer la derni`ere clause par la suivante,
entier church snzn( s (N s z) ):– entierchurch N .

qui a l’avantage d’appartenir au fragmentL� (99) de�Prolog.
On peut aussi axiomatiser cette repr´esentation `a l’aide la quantification universelle :
entier church N:– pi zn( (N xnx z) = z ).

On peut remplacer cette clause par la suivante,
entier church N:– zn(N xnx z) = znz .

grâceà la correspondance entre quantificationsessentiellement universelles(124), et plus pré-
cisément, grˆaceà l’axiome de�-équivalence(87).

Church (Type à la). n.m.Point de vue sur le typage o`u la vérification du bon typage d’une
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construction est un pr´ealableà l’énonciation de sa s´emantique. Ce point de vue s’oppose `a
celui dit deCurry(83). Il correspond au typageprescriptif(110) des programmes Prolog.

Church-Rosser. Propriété d’un système de r´eécriture selon laquelle quand un
terme est le point de d´epart de plusieurs d´erivations, elles convergent :
8A8B8C[ (A .� B^ A .� C) ) 9D[B .� D ^ C .� D] ] .

Le �-calcul(74) a cette propri´eté, ainsi que tous les calculs ducube de Barendregt(68).

Clause. n.f.
1) Dans laforme normale conjonctive(89) (FNC), une clause est une disjonction delitt éraux(102).

Une formuleFNC est une conjonction de clauses.
2) Unité de sens d’un programme Prolog ou�Prolog. (! clause d́efinie(78))

Clause d́efinie. n.f. (en anglais,definite clause)
1) (! clause de Horn(94))
2) Une formule qui a la forme d’une implication dont la tˆete est atomique et la pr´emisse

quelconque. En ce sens lesformules h́eréditaires de Harrop(91) sont des clauses d´efinies.

Clause dynamique. n.f. (rel. clause(78)) Clause ajout´eeà un programme par l’effet de l’impli-
cation dans les buts de�Prolog.

Colmerauer, Alain (France).À la suite de travaux sur le traitement automatique de la langue
naturelle, Alain Colmerauer propose d’utiliser comme un langage de programmation le for-
malisme développé à cette occasion [Colmerauer 70]. Ce formalisme deviendraProlog(112)

[Battani et Meloni 73, Roussel 75, Colmerauer et al. 79].
Alors que le domaine de calcul de Prolog est celui des termes de premier ordre

munis d’une égalité syntaxique, Colmerauer propose d’´etendre ce domaine `a plus
de termes munis de plus de relations. Le syst`eme PrologII étend le domaine aux
termes rationnels(132) munis de l’égalité appropriée et d’une relation de dis´egalité
(dif) [Colmerauer 82, Colmerauer et al. 82, Giannesini et Cohen 84, Van Caneghem 86,
Coupet-Grimal 88, Coupet-Grimal 91]. De plus, PrologII assouplit la strat´egie de calcul
en donnant le moyen de la faire d´ependre du flot de donn´ee (freeze). Ce syst`eme est un pre-
mier pas vers la programmation logique avec contraintes. Celle-ci sera r´ealisée,à Marseille,
par les syst`emes PrologIII [Colmerauer 90] (contraintes sur les rationnels, les bool´eens et
les chaˆınes) et PrologIV [Benhamou et Toura¨ıvane 95] (mêmes domaines de contraintes
plus intervalles et de nouveaux algorithmes), et par de nombreux autres syst`emes dans le
monde [Jaffar et Lassez 86, Van Hentenryck 89, Cohen 90].

Alain Colmerauer est actuellement (1998) professeur `a l’université d’Aix-Marseille.

Combinateur. n.m.
1) Désigne un�-terme qui n’a pas de variableslibres(101). La situation se complique en
�Prolog car il y deux sortes de variables : lesvariables logiques(140) et les�-variables(140).
En�Prolog, on appelle combinateur un�-terme qui n’a pas de�-variables libres mˆeme s’il
contient des variables logiques libres. Cette notion a un rˆole important dans la pragmatique
de�Prolog [Belleann´ee et al. 95] et dans son impl´ementation [Brisset et Ridoux 91].

D’un point de vue pragmatique, il est important de voir que le domaine de calcul de
�Prolog est uniquement compos´e de combinateurs ; tous les param`etres de pr´edicat, et
toutes les variables logiques d´esignent des combinateurs. En particulier, il n’y a aucun
moyen direct de manipuler le corps d’une abstraction si celui-ci n’est pas d´egénéré et com-
porte bien des occurrences libres de la variable abstraite. De plus, la propri´eté d’être un
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combinateur est conserv´ee par les substitutions solutions du probl`eme d’unification des
�-termes simplement typ´es. Les combinateurs d´etectésà la compilation seront donc tou-
jours des combinateurs lors de l’ex´ecution. Noter que les sous-termes d’un combinateur
peuvent ne pas ˆetre des combinateurs s’ils ne sont pas pass´es en param`etre d’un prédicat,
et s’ils ne sont pas substitu´esà une variable logique.

La détection des combinateurs est importante car elle donne un crit`ere pour am´eliorer la
procédure de�-réduction(125). En effet, alors que laréduction de graphes(125) naı̈ve duplique
le terme de gauche d’un�-rédex(125), ses sous-termes qui sont des combinateurs peuvent ˆetre
partagés sans autre pr´ecaution. Nos exp´eriences ont montr´e que cette heuristique apporte
un gain de complexit´e et augmente la r´eutilisation des structures de donn´ees, et donc le
partage de repŕesentation(107) (voir la section((Le rôle des combinateurs)) — page 34).

2) Désigne un terme de lalogique combinatoire(102). Les deux acceptions sont cependant tr`es
proches.

Compilation de l´implication . n.f. (! implication(96)) La lecture op´erationnelle de la r`egle de
déduction de l’implication `a droite (! calcul des śequents(77)) est que prouver un butA)
B dans un programme� nécessite de prouver le butB dans le programme� augment´e de
la clauseA. Cette lecture laisse penser que le programme est une entit´e dynamique qui peut
difficilementêtre compilée.

En fait, on peut compiler s´eparément lesclauses dynamiques(78) et les ajouter `a la de-
mande au programme par une sorte d’´edition de lien dynamique. Comme les clauses dyna-
miques peuvent contenir des variables libres, ce qui est r´eellement compil´e est une clˆoture
des clauses. Cela peut ˆetre formalisé de la mani`ere suivante.

Une clause dynamique8x[�( 	] d’un prédicatp avec les variables libresym est
compilée en8ym8x[ (p0 ym �) ( 	 ], où p0 est une constante nouvelle. L’ajout de la
clause dynamique dans un contexte o`u les variables libres valentcm introduit la paire
< p; �b(p0 cm b) > dans lacontinuation de programme(82). L’exécution d’un but(p s) re-
cherche les paires< p; c > et appelle(c (p s)), soit (p0 cm (p s)) qui fait le lienà la fois
avec les param`etre effectifs (s) et avec le contexte o`u sont définies les variables libres de la
clause (cm).

Conclusion. n.f. (! règle de d́eduction(126))

Condition de tête. n.f. (parfois appel´ee((généricité définitionnelle)) pourdefinitional generi-
city) La condition de tˆete prescrit que toutes les occurrences d’un mˆeme symbole pr´edicatif
en tête de clause ont des types qui sont des renommages du sch´ema de type du symbole
prédicatif. Cette condition s’ajoute donc `a la condition de typage((à la ML )) qui prescrit
que les occurrences d’un symbole ont des types qui sont des instances ind´ependantes du
schéma de type du symbole. Cette condition ´elimine un style de programmation courant
en Prolog non typ´e dans lequel contenant et contenu (par exemple, listes et ´eléments) sont
traités par le mˆeme prédicat, et elle rendl´inférence de type(97) équivalente au probl`eme
de semi-unification non-uniforme et donc ind´ecidable [Kfoury et al. 93]. N´eanmoins, cette
condition est n´ecessaire pour que le typage cohabite harmonieusement avec des mani-
pulations de programmes importantes et avec la modularit´e des programmes (! typage
paraḿetrique(137)).

La condition de tˆete est admise implicitement dans le syst`eme de types pour Prolog
de Mycroft et O’Keefe [Mycroft et O’Keefe 84]. Elle figure sous le nom de((condition
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de tête)) (head condition) dans les propositions de Hanus, et de Hill et Lloyd [Hanus 91,
Hill et Lloyd 94], et sous le nom de((généricité définitionnelle)) (definitional genericity)
dans la proposition de Lakshman et Reddy [Lakshman et Reddy 91]. Cette condition
n’est pas d´ecrite dans la d´efinition de�Prolog et elle est ´ecartée dans la proposition de
Nadathur et Pfenning [Nadathur et Pfenning 92]. Elle est adopt´e dans l’implémentation
Prolog/MALI (123) de�Prolog.

Beaucoup de programmes classiques en Prolog non-typ´e violeraient la condition de
tête si on les typait. Ces programmes correspondent souvent `a des pratiques qui ne sont
pas déclaratives et qui sont condamnables mˆeme dans le cas non-typ´e [O’Keefe 90]. Il
subsiste des cas o`u les programmes interdits sont l´egitimes, mais une discipline detypage
paraḿetrique(137) accepte ces programmes.

Condition de transparence. n.f. Condition selon laquelle lesvariables de type(140) qui appa-
raissent dans une d´eclaration de type doivent apparaˆıtre dans le type r´esultat. Conjointement
avec lacondition de t̂ete(79) cette condition permet de d´emontrer un th´eorème decorrection
sémantique(83) pour Prolog.

On dit d’un type déclaré qui ne vérifie pas la condition de transparence qu’iloublie les
variables de type qui n’apparaissent pas dans le type r´esultat. On dit des instances de ces
variables que ce sont destypes oublíes(137).

Par exemple, les types denil ((list A)) etcons(A–>(list A)–>(list A)) vérifient la condi-
tion de transparence : la seule variable,A, apparaˆıt dans le type r´esultat. Le type deconc
((list A)–>(list A)–>(list A)–>o) ne la vérifie pas, et plus g´enéralement aucun type de pr´e-
dicat polymorphe ne la v´erifie. En effet, la variableA n’apparaˆıt pas dans le type r´esultat,o.

Conśequent. n.m.(! séquent(129))

Constante universelle. n.f. (rel. élimination des quantificateur(86)) (en anglais,eigen-value)
Constante utilis´ee pouréliminer unequantification essentiellement universelle(124). Elle doit
être nouvelle, c’est-`a-dire ne pas avoir d’occurrencelibre (101) dans la formule quantifi´ee ou
dans son contexte (voir aussi les r`egles ducalcul des śequents(74) : introductionà droite de
la quantification universelle et `a gauche de la quantification existentielle).

Constructeur de termes. n.m.(rel. type simple(138)) Symbole fonctionnel qui peut ˆetre appliqu´e
à des arguments dont la nature d´epend du domaine de termes en vigueur pour former un
terme. Par exemple, dans un domaine depremier ordre(109), les arguments doivent ˆetre des
termes en mˆeme nombre quel´arit é(68) du constructeur. Dans un domaine de termes typ´es,
les arguments doivent en plus avoir des types compatibles avec le type du constructeur de
terme.

En �Prolog(114), les constructeurs de termes sont introduits par la d´eclarationtype. Par
exemple la d´eclaration suivante

type abs (lterme–>l terme) –> l terme .
introduit le constructeur de termeabset spécifie qu’il peutêtre appliqu´eà un terme de type
l terme–>l termepour former un terme de typel terme.

Constructeur de types. n.m.(rel. type simple(138)) Dans un langage typ´e, symbole fonctionnel
qui peutêtre appliqu´e à des arguments dont la nature d´epend du langage pour former un
type.

En �Prolog(114), les constructeurs de types sont introduits par la d´eclarationkind. Par
exemple, la d´eclaration suivante
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kind list type –> type .
introduit le constructeur de typelist et spécifie qu’il doitêtre appliqu´eà un type pour former
un type.

Continuation. n.f. Structure de donn´ees abstraite qui permet de formaliser le contrˆole des
langages de programmation en notant les calculs qu’il reste `a faire. Les continuations ont
été introduites pour d´ecrire le contrˆole des langages de programmation imp´eratifs, puis
fonctionnels, puis logiques.

Dans les deux premiers cas, une continuation suffit, mais dans le cas de la programma-
tion logique, deux sont n´ecessaires [Nicholson et Foo 89, Consel et Khoo 91]. L’une cor-
respond `a la résolvante(128) et est appel´ee lacontinuation de succ̀es (que faire en cas de
succès?), l’autre correspond `a lapile de recherche(108) et est appel´ee lacontinuation d’́echec
(que faire en cas d’´echec?).

Leséquations suivantes pr´esentent un syst`eme d’équations qui d´efinit la sémantique de
Prolog en termes de continuations. La continuation de succ`es (notée�) détermine le calcul
à faireà la suite du succ`es d’un but. On la voit pass´ee en param`etre dans la traduction d’un
butélémentaire,Tb[[(q X)]], et on voit sa construction dans la traduction d’un but complexe,
Tb[[B1 ^ B2]]. La condition d’échec (not´ee�) détermine le calcul `a faireà la suite de l’échec
d’un but. On la voit pass´ee en param`etre dans la traduction d’un but ´elémentaire, et on
voit sa construction dans la traduction d’une conjonction de clauses d’un mˆeme prédicat,
Tp[[C1 ^ C2]]. L’unification est repr´esentée par la constanteunif , et on peut voir dans sa
spécification comment les deux continuations sont exploit´ees lors du succ`es ou de l’échec
de l’unification. Partout, la variable� représente les param`etres effectifs d’un appel `a un
prédicat.

T [[p]] � ����(Tp[[< clauses dep >]] � � � �)

Tp[[C1 ^ C2]] � �����(Tp[[C1]] � � � (Tp[[C2]] � � � �))
Tp[[(p X)]] � �����(unif [[X ]] � � �)
Tp[[B ) (p X)]] � �����(unif [[X ]] � (Tb[[B]] � �) �)
Tb[[(q X)]] � ����(T [[q]] [[X ]] � �)
Tb[[!]] � ����(� �)
Tb[[B1 ^ B2]] � ����(Tb[[B1]] (Tb[[B2]] � �) � �)

unif � �t1t2��

�
(� �) si t1 et t2 sont unifiables
� sinon

Comme cela a ´eté fait pour les langages de programmation fonctionnels, on peut
capturer (réifier(126)) les continuations de la programmation logique afin de mod´eliser la
coupure(83) et la gestion d’exceptions [Brisset 92, Brisset et Ridoux 93]. Tous les syst`emes
Prolog proposent la coupure, et beaucoup la gestion d’exceptions, mais il est difficile de
modéliser ces deux m´ecanismes dans le cadre de la s´emantique op´erationnelle bas´ee sur
la résolution(127). Cela devient assez simple dans le mod`ele des continuations. La continua-
tion d’échecà l’entrée dans un pr´edicat est captur´ee dans une variable� dans la traduction
d’une clause,Tp[[B ) (p X)]], et elle estréfléchie(125) dans la continuation d’´echec dans
la traduction de la coupure,Tb[[!]]. Dans celle-ci, la continuation d’´echec en entr´ee,�, est
ignorée et remplac´ee par la continuation d’´echec captur´ee,�.



82

Il faut noter que cette s´emantique sp´ecifie l’ordre de s´election des clauses et des buts,
ce que la s´emantique de Prolog bas´ee sur la r´esolution ne fait pas. La s´emantique bas´ee sur
les continuations est donc plus fid`ele à la majorité des syst`emes Prolog, mais elle permet
difficilement de rendre compte de strat´egies plus dynamiques sauf `a écrire l’équivalent
d’un ordonnenceur de buts et de clauses en�-calcul. Ce surcroˆıt de précision est toutefois
nécessaire pour donner la s´emantique de la coupure.

On peut imaginer une variante de la coupure inspir´ee de la capture de continuation en
Scheme. Un pr´edicatcall fc permet d’appeler un but en lui passant la continuation d’´echec
en param`etre (réification), et un pr´edicatcut prend en param`etre une continuation d’´echec
capturée et l’installe comme continuation d’´echec courante (r´eflexion).

Tb[[(call fcB)]] � ����(Tb[[(B �)]] � � �)
Tb[[(cutC)]] � ����(� C)

Quand on passe `a �Prolog, la situation se complique car il faut tenir compte de la
sémantique des clauses ajout´ees par implication, et des quantifications universelles. Pour
cela on ajoute deux nouvelles continuations. L’une,�, est destin´eeà gérer l’évolution du
programme, l’autre,�, celle de la signature. Les ´equations suivantes donnent la s´emantique
de�Prolog en termes de continuations. La continuation de signature est essentiellement
un entier qui permet de produire des(u �) toujours nouveaux dans une mˆeme branche
de preuve (voir l’équation pourTb[[8B]]). La continuation de programme est un tableau
de dénotations de paquets declauses dynamiques(78) indexé par les pr´edicats. On ´ecrira
donc (� p) pour désigner les clauses dynamiques du pr´edicatp. À chaque fois qu’une
clause est ajout´e à un prédicat, sa d´enotation est compos´ee avec celle du paquet de clauses
dynamiques de ce pr´edicat (voir l’équation pourTb[[H ) B]]).

T [[p]] � ������((� p) � � � � �
(Tp[[< clauses statiques dep >]] � � � � � �))

Tp[[C1 ^ C2]] � �������(Tp[[C1]] � � � � � (Tp[[C2]] � � � � � �))
Tp[[(p X)]] � �������(unif [[X ]] � � � � �)
Tp[[B ) (p X)]] � �������(unif [[X ]] � (Tb[[B]] � � � �) � � �)

Tb[[(q X)]] � ������(T [[q]] [[X ]] � � � �)
Tb[[!]] � ������(� �)
Tb[[B1 ^ B2]] � ������(Tb[[B1]] (Tb[[B2]] � � � �) � � � �)
Tb[[8 B]] � ������(Tb[[(B (u �))]] � � �sz(� s (s z)) � �)
Tb[[Hp ) B]] � ������(Tb[[B]] �

�p0(eq p p0

�������(Tp[[Hp]] � � � � � ((� p) � � � � � �))
(� p))

� � �)

unif � �t1t2����

8<
:

(� �) une solution
(T [[UNIF]] < t1; t2 > � � � �) plusieurs solutions
� échec

eq � �t1t2tf

�
t si t1 égalet2
f sinon
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La définition deunif fait référence `a un prédicat UNIF qui est sens´e implémenter
l´unification d´ordre suṕerieur(139). Cela permet de sous-traiter `a la sémantique des pr´edi-
cats la gestion de l’ind´eterminisme du probl`eme d’unification. C’est ce qui est fait dans le
systèmeProlog/MALI (123).

Ici encore, la s´emantique bas´ee sur les continuations fixe un ordre de s´election des
clauses dynamiques, alors que celle qui est bas´ee sur le calcul des s´equents n’en fixe au-
cun. Cependant, la s´emantique bas´ee sur les continuations pr´ecise un comportement pos-
sible de la coupure vis-`a-vis des clauses dynamiques (le comportement effectif du syst`eme
Prolog/MALI ).

Correction sémantique. n.f. Propriété d’une classe de programmes typ´es dont l’exécution ne
peut pas causer d’erreurs de type s’ils sont bien typ´es,((Well-typed programs cannot go
wrong)) [Milner 78].

Les programmes de cette classe n’ont pas besoin que les types soient repr´esentés à
l’exécution. Inversement, les autres programmes ont besoin que des types soient repr´esentés
à l’exécution, mais pas forc´ement tous.

Dans le cas deProlog(112), le résultat est le suivant : un programme qui v´erifie lacondi-
tion de transparence(80), est constitu´e de clauses bien typ´ees et dont les pr´edicats vérifient
la condition de t̂ete(79), ne peut pas causer d’erreur de type `a l’exécution [Hanus 91].

Coupure. n.f.
1) Règle ducalcul des śequents(74) qui modélise l’utilisation d’un lemme dans une d´emons-

tration (! Hauptsatz(92)).
2) Opérateur de contrˆole de la strat´egie de recherche de Prolog not´e ((!)) dans la syntaxe

standard(131). Il permet d’élaguer l’arbre de recherche.

Currifier . v. tr. Représenter une fonction `a n paramètres,f : (D1 � : : :�Dn)! D0, par
une fonction qui prend le premier param`etre et qui rend une fonction qui prend le
deuxième param`etre, etc.,fcurrifiée : D1 ! (D2 ! (: : :! (Dn ! D0) : : :)) (ou plus sim-
plementfcurrifiée : D1 ! : : :! Dn ! D0). Cette possibilit´e observ´ee d’abord par Frege,
puis Shönfinkel, est couramment attribu´eeà Curry(83). Elle trouve une g´enéralisation dans
la notion d’isomorphisme de type [Di Cosmo 95].

Curry , Haskell Brooks (́Etats-Unis, 1900–1982). Haskell Curry est le principal contribu-
teur de lalogique combinatoire[Curry et al. 68]. Cette logique est intimement reli´ee au
�-calcul(74) [Hindley et Seldin 86], et son influence va jusqu’`a la programmation fonction-
nelle [Revesz 88].

Curry (type à la). n.m.Point de vue sur le typage o`u le bon typage est une propri´eté complè-
tement indépendante de la s´emantique. Il n’est pas n´ecessaire qu’un programme soit bien
typé pour lui donner une s´emantique. Ce point de vue s’oppose `a celui dit deChurch(76). Il
correspond au typagedescriptif(85) des programmes Prolog.

Curry-Howard (correspondance/isomorphisme de). La correspondance de Curry-Howard
formalise le parall`ele entre types et termes d’une part, et formules et preuves
d’autre part [Curry et al. 68, Howard 80]. Cette correspondance est plus ou moins
étroite selon les syst`emes logiques, et elle constitue mˆeme parfois un isomor-
phisme [Barendregt et Hemerik 90, Barendregt 91]. Par exemple, le�-calcul simplement
typé(74) est en correspondance de Curry-Howard avec le fragment du calcul propositionnel
intuitionniste muni de la seule implication : la fl`eche de type correspond `a l’implication,
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les�-termes simplement typés(133) correspondent aux preuves en d´eduction naturelle. Des
systèmes de type plus riches (par exemple, ceux ducube de Barendregt(68)) correspondent
à des logiques munies de plus de connecteurs. Avec des syst`emes de types trop riches, la
correspondance ne peut ˆetre utilisée que comme une m´etaphore.

Dans le cadre de la programmation, la correspondance de Curry-Howard s’´etend aux
spécifications et aux programmes: un programme (correct) est la preuve qu’une sp´eci-
fication est réalisable (dans le langage de programmation correspondant au langage des
preuves), de la mˆeme façon qu’un terme (bien typ´e) est la preuve qu’un type est habit´e.
Dans ce cadre [Huet et al. 97], on fait jouer aux types le rˆole de sp´ecifications et un d´e-
monstrateur automatique en extrait un programme. Deux probl`emes se font jour : la sp´eci-
fication peut ne pas ˆetre réalisable dans le langage des preuves du syst`eme logique, ou bien
la spécification est r´ealisable, mais pas par un algorithme raisonnable.

kind réel type .
type d́erivée (ŕeel–>réel) –> (réel–>réel) –> o .
type (źero , un) ŕeel .
type plus ŕeel –> réel –> réel .
dérivée xnx xnun .
dérivée xnCste xnzéro .
dérivée xn( plus (A x) (B x) ) xn( plus (DA x) (DB x) ):– dérivée A DA , d́erivée B DB .

D Quelques clauses d´un programme de dérivation.

DCG. n.f. Definite Clause Grammarou grammaire en clauses d´efinies [Pereira et Warren 80,
Clocksin et Mellish 94]. Instance la plus r´epandue de la notion degrammaire logique(90).
Elle repose sur l’observation que la structure des clauses deHorn(93) et celle des r`egles
de grammaires sans contexte se ressemblent, et que la strat´egie habituelle de recherche
de preuve par Prolog ressemble `a une analyse descendante. Avec lesDCG, les prédicats
jouent le rôle de non-terminaux, et des notations sp´eciales repr´esentent les terminaux et
les points de g´enération. La plupart des syst`emes Prolog sont ´equipés d’un préprocesseur
qui traduit les règlesDCG en des clauses Prolog de telle mani`ere que l’exécution standard
du programme r´esultant corresponde `a une analyse descendante du langage engendr´e par
la grammaire.À d’autres strat´egies d’exécution de Prolog peuvent correspondre d’autres
stratégies d’analyse. Par exemple, l’ex´ecution selon la strat´egie tabuléeSLG [Warren 92,
Warren 93] correspond `a la procédure de Earley [Earley 70]. Noter que lesDCG peuvent
servir pour programmer des analyseurs, mais aussi des g´enérateurs.

Par exemple, une r`egle de grammaire avec attribut engendrant des phrases simples et sa
versionDCG sont comme suit :

((phrase)) ::= ((groupe sujet)) ((groupe verbal))
avec((groupe sujet)).accord =((groupe verbal)).accord

phrase ––> groupesujet A& groupeverbal A .
où l’attribut accordreprésente l’accord du sujet et du verbe. Comme souvent en program-
mation logique, on remplace le nommage de champs ou de param`etres par une notation
positionnelle. L’attributaccordn’a donc plus de nom dans la versionDCG; il n’est plus
désigné que par sa position.

Dans un analyseur, cette r`egle de grammaire permet de v´erifier la correction syntaxique
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d’une phrase, mais ne donne aucune information sur son contenu. Une variante plus utile
construit une repr´esentation s´emantique (dans cet exemple, `a la Montague [Montague 74])
de la phrase analys´ee.

phrase (SNP VP) ––> groupesujet A SNP& groupeverbal A VP .
La plupart des syst`emes Prolog contiennent un pr´eprocesseur qui traduit les r`eglesDCG

en clauses Prolog. En supposant que le mot entr´e pourêtre analys´e est repr´esenté par la
technique de laliste en diff́erence(101), la règle précédente se traduit en :

type phrase o –> (list mot) –> (list mot) –> o .
phrase (SNP VP) In Out:– groupesujet A SNP In L1 , groupeverbal A VP L1 Out .

De Bruijn (notation de). Notation des�-termes(132) qui s’affranchit de la�-équivalence(86) en
ne désignant pas les�-variables(140) par leur nom mais par la position de la�-abstraction(67)

qui les lie [de Bruijn 72]. Le principe est de noter chaque occurrence d’une�-variable par
le nombre de�-abstractions qui sont situ´ees entre cette occurrence et la�-abstraction qui
lie cette variable, cette�-abstraction comprise. La figure suivante illustre la notation de
de Bruijn graphiquement et textuellement.

    (1      (1  2))

@

@

@

@

λ
λ

  y

1 2

λ

λ
λ    x(x      y(y   x))
  x

λx

y x

1
de Bruijn

λ λ

Un programme de conversion entre les deux notations est donn´e en exempled´induction
structurelle en�Prolog(119). La notation de de Bruijn est souvent employ´ee dans les travaux
sur les�-calculs(74) à substitution explicite(131).

Décidable. adj. (ant. indécidable(96)) (rel. semi-d́ecidable(129)) Se dit d’un problème tel qu’il
existe un algorithme qui peut en r´esoudre toutes les instances.

Descriptif. adj. (ant.prescriptif(110)) Se dit d’un typage des programmesProlog(112) qui consiste
essentiellement en une abstraction des programmes. On peut aussi y voir l’application du
point de vue deCurry(83) au typage de Prolog. Le type d’un programme est alors une partie
de sabase de Herbrand(93) qui contient sa s´emantique. L’enjeu principal est de trouver un
compromis entre la facilit´e de calcul et la qualit´e de l’approximation. Dans ce domaine,
les propositions techniques consistent essentiellement en des structures de parties de bases
de Herbrand partiellement ordonn´ees par inclusion dans lesquelles on recherche la plus
petite partie qui contient la s´emantique d’un programme [Mishra 84, Yardeni et Shapiro 87,
Zobel 87, Bruynooghe et Janssens 88].
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type etaexp l terme –> typesimple –> l terme –> o .
eta exp E (base Type) E .
eta exp E (fl̀eche Type1 Type2) (abs F):– pi xn( eta exp (app E x) Type2 (F x) ) .

E �-Expansion de termes du niveau objet.

Élimination des coupures. n.f. (! calcul des śequents(74), Gentzen(90) etHauptsatz(92))

Élimination des quantificateurs. n.f. Technique qui permet de ramener des preuves dans
le calcul des pr´edicatsà des preuves dans le calcul propositionnel. Le th´eorème de
Herbrand(92), le principe derésolution(127) de Robinson, et les r`egles d’introduction ducal-
cul des śequents(74) (quand elles sont interpr´etées((de bas en haut))) décrivent des techniques
d’élimination des quantificateurs. Le th´eorème de Herbrand permet de se ramener `a cher-
cher une formule prouvable parmi une suite de formules sans quantificateur ni variable. Le
principe de résolution permet de se ramener `a l’application d’unmodus ponensgénéralisé.
Les règles du calcul des s´equents permettent de se ramener `a des formules sans quantifica-
teur.

eLP. [Elliott et Pfenning 91] Le syst`eme eLP15 est la premi`ere implémentation compl`ete de
�Prolog. C’est un interpr´eteurécrit en Common Lisp par Frank Pfenning de l’universit´e de
Carnegie Mellon et Amy Felty du laboratoireBell Labsde AT&T (AT&T à l’époque de ce
développement — 1991 —,Lucent Technologiesmaintenant).

�-Équivalence. n.f.�x(E) =� �y(E[x y]), si y 62 FV(E) [ BV(E).
Cetteéquivalence formalise le renommage des variables. Par exemple,�x(f x) ��

�y(f y) mais�x(g x y) 6�� �y(g y y) cary 2 FV((g x y)).
La �-équivalence est automatiquement prise en compte par la repr´esentation des

�-termes de niveau objet propos´ee. Il n’y a donc pas d’expression explicite de la
�-équivalence.

�-Équivalence. n.f. (�x(E) F ) �� E[x F ], siFV(F ) \ BV(E) = ;.
Cette équivalence formalise l’´evaluation d’une application par substitution d’un

terme,F , à un param`etre formel,x. Par exemple,(�x(f x) 72) =� (f 72) mais
(�x�y(x) y) 6=� �y(y) cary est libre dans elle-mˆeme et liée dans�x�y(x).

Cependant,(�x�y(x) y) =� (�x�w(x) y) =� �w(y). Il est possible de satisfaire la
précondition de la�-équivalence pour tout terme de la forme(�x(E) F ) en utilisant la
�-équivalence pour renommer les variables li´ees de�x(E).

On peut repr´esenter cette relation en�Prolog pour des�-termes de niveau objet de la
façon suivante :

type beta lterme –> l terme –> o .
beta (app (abs E) F) (E F) .
En fait, on a utilisé la�-équivalence du m´etalangage,�Prolog.

��-Équivalence. n.f. (�x(E x) F ) ��� (E F ), six 62 FV(E).
Cetteéquivalence est une forme faible de la�-équivalence qui s’applique seulement

lorsque le membre gauche du�-rédex est lui-mˆeme un�-rédex. C’est une circonstance tr`es
fréquente en�Prolog et qui permet de repr´esenter les termes sous leurforme�-longue(89)

15. ftp://alonzo.tip.cs.cmu.edu/afs/cs/project/ergo/export/ess
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sans encourir de surcoˆut. En effet, l’implémentation de cette ´equivalence ne n´ecessite ni
renommage ni recopie.

On peut repr´esenter cette relation en�Prolog pour des�-termes de niveau objet de la
façon suivante :

type betaeta l terme –> terme –> o .
betaeta (app (abs (app E)) F) (app E F) .

�0-Équivalence. n.f. (�x(E) y) ��0 E[x y], si y 2 (V � FV(�x(E))).
Cetteéquivalence est une forme faible de la�-équivalence qui s’applique seulement

lorsque le param`etre effectif est une variable qui n’apparaˆıt pas libre dans la fonction. Si
y est une variable, la�-conversion de�x(E) en�y(E[x  y]) rend la condition vraie (car
y 62 FV(�y(E[x  y]))) et trivialise le calcul deE[x  y]. La ��0-réduction revient
doncà un renommage de variable.

La �0-équivalence est `a la base de la d´efinition d’un fragment de�Prolog, appel´eL� (99)

pour lequell´unification(99) estdécidable(85) etunitaire(139).

�-Équivalence. n.f.�x(E x) �� E, six 62 FV(E).
Cetteéquivalence formalise le principed´extensionnalit́e des fonctions(87): deux fonc-

tions qui rendent partout le mˆeme résultat sont les mˆemes. Il permet de montrer
8E8F [8x[(E x) = (F x)]) E = F ]. Par exemple,�x(f x) �� f mais�x((g x) x) 6��

(g x) carx 2 FV((g x)). Contrairement `a ce qui se passe pour la�-équivalence(86), la
�-équivalence(86) ne peut jamais rien pour satisfaire la pr´econdition de la�-équivalence(87).

On peut repr´esenter cette relation en�Prolog pour des�-termes de niveau objet de la
façon suivante :

type eta lterme –> l terme –> o .
eta (abs (app E)) E .

�-Équivalence. n.f. Plus petite relation d’´equivalence d´efinie par congruence sur la syntaxe
des�-termes(132) et contenant la�-équivalence(86), la �-équivalence(86), et optionnellement
la �-équivalence(87). Leséquivalences� et� sont toujours adopt´ees dans le�-calcul, mais
l’ équivalence� est optionnelle. Ce qui ne signifie pas qu’elle est sans effet. Seulement, elle
n’intervient pas dans la puissance de calcul du�-calcul.

�-Expansion. n.f. Action de réécrire un termeE en �x(E x), où E a un type de la forme
� ! � et où x n’a pas d’occurrence libre dansE. Combinée avec la�-réduction(125), cette
opération produit laforme normale�-longue(89).

Extensionnel. adj. (ant. intentionnel(97)) Se dit d’un proc´edé point par point pour d´efinir des
ensembles ou des fonctions, ou pour prouver des propositions. La d´efinition d’un ensemble
par ses ´eléments est extensionnelle, ainsi que la d´efinition d’une fonction par son graphe.
Une démonstration extensionnelle d’une quantification universelle peut proc´eder par cas.

Extensionnalité fonctionnelle. n.f. Voir aussiextensionnalit́e en�Prolog(116). Principe selon
lequel deux fonctions qui rendent partout les mˆemes résultats sont ´egales :

8F8G[ 8x[ (F x) = (G x) ] ) F = G ]

Cette propriété n’est pas d´emontrable `a l’aide des seules ´equivalences� (86) et � (86). Il
faut ajouter la�-équivalence(87) pour satisfaire ce principe.

Un point important `a noter est que la�-équivalence ne satisfait compl`etement le prin-
cipe d’extensionnalit´e que pour le�-calcul(74) pur (c’est-à-dire non-typ´e). Dans le cas
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du �-calcul simplement tyṕe(74), des fonctions d´ecrites par des�-termes qui ne sont pas
�-équivalents(87) peuventêtre extensionnellement ´egales sur les termes de leur type ar-
gument. Cela est d´ejà vrai en dehors de tout typage lorsque l’on consid`ere pour argu-
ments des ensembles particuliers de�-termes. Par exemple, l’incr´ementation desentiers
de Church(76) peutêtre réalisée par deux�-termes qui ne sont pas�-équivalents, mais qui
pourtant donnent les mˆemes résultats sur tous les entiers de Church.

�n�s�z(n s (s z)) % Incrémentation((à droite))

�n�s�z(s (n s z)) % Incrémentation((à gauche))

Prouver l’équivalence de ces deux�-termes pour un domaine de termes donn´e nécessite
un principe de d´eduction plus fort : l’induction sur la structure des termes.

% fft : Fast Fourier Transform
type fft int –> int –> int –> (list cplx) –> (list cplx) –> (dlist (two int cplx)) –> o .
fft 1 P X G D [(paire KG VG),(paire KD VD)|FZ]–FZ :– ! ,

KG is N*X , calc KG G D [VG] ,
KD is N*(X+P) , calc KD G D [VD] .

fft N P X G D F–FZ:– N1 is N//2 ,
calc (N*X) G D NG , scission NG NGG NGD ,
fft N1 (P*2) X NGG NGD F–FD ,
calc (N*(X+P)) G D ND , scission ND NDG NDD ,
fft N1 (P*2) (X+P) NDG NDD FD–FZ .

F

Transforḿee de Fourier rapide [Press et al. 88, Clocksin 88]. On a
(fft n 1 0 (vn)0::n

2
�1 (vn)n

2
::n�1 < i;fi >n) où f est la transforḿee de Fou-

rier discrète d´un vecteurv de longueurn = 2m, et (calck X Y Z) si et seulement
siZ = X + Y !k, où ! est lan-ième racine de l´unité.

Fait. n.m.(rel. clause(78)) Clause constitu´ee d’unlitt éral(102) positif(109). On l’appelle aussiclause
unitaire. En termes de base de donn´ees, un fait est un enregistrement ´elémentaire.

Faux. n.m.(! vrai (141))

Flexible. adj. (ant.rigide(128))

Forme normale. n.f. Le calcul des pr´edicat et le�-calcul introduisent chacun une relation
d’équivalence et donc une notion de formules ou de termes qu’on va s´electionner sur des
critères syntaxiques pour repr´esenter une classe. Les formes normales ´etudiées sont souvent
choisies comme des structures de donn´ees pour d´ecrire des algorithmes.

Employée seule, l’expression((forme normale)) désigne laforme�-normale(88).

Forme �-normale. n.f.Terme du�-calcul(74) qui ne contient pas de�-rédex(125).
Que ce soit pour la programmation fonctionnelle ou pour�Prolog, on ne calcule pra-

tiquement jamais de forme�-normale. En effet, le but d’un tel calcul est le plus souvent
d’être capable de comparer deux�-termes, ou de simplifier un�-terme pour le visualiser. Il
faut noter au passage que la�-réduction(125) peut avoir l’effet inverse d’une simplification,
mais que cela n’arrive pas trop souvent. Les langages de programmation fonctionnelle,
même ceux qui sont d’ordre sup´erieur, ne comparent pas les fonctions et n’affichent pas
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leur corps. Pour l’utilisateur de tels langages les fonctions calcul´ees restent des((boı̂tes
noires)). D’un point de vue proc´edural, tout ce r´esume dans le slogan((ne pas r´eduire sous
les lambdas)).

�Prolog compare les fonctions (! unification d´ordre suṕerieur(139)), mais il le fait par
le biais d’étapes ´elémentaires qui ne n´ecessitent que le calcul d’uneforme normale de
tête(89). Cela nécessite tout de mˆeme de((réduire sous les lambdas)). Ce faisant, un terme
d’un problème d’unification peut finir en forme�-normale, mais uniquement si la d´ecision
de l’unification l’exige. On a donc une forme de�-normalisation paresseuse. Pour ce qui
est de l’affichage des termes, la normalisation des termes `a afficher dépend des syst`emes.
Dans le syst`emeProlog/MALI (123), les termes ne sont pas�-normalisés avant affichage,
mais il existe un pr´edicat prédéfini qui�-normalise son argument. C’est le seul endroit o`u
le calcul d’une forme�-normale est entrepris.

On voit donc que l’économie de la�-réduction n’est pas du tout la mˆeme en program-
mation fonctionnelle et en�Prolog.

Forme �-normale. n.f.Terme du�-calcul(74) qui ne contient pas de�-rédex(125).

Forme normale conjonctive. n.f.(abr.FNC) Formule du calcul des pr´edicats qui est construite
à l’aide de quantifications universelles, de conjonctions, de disjonctions, de n´egations et de
formules atomiques(90), de sorte que aucune conjonction n’est dans la port´ee d’une disjonc-
tion, aucune disjonction n’est dans la port´ee d’une n´egation, et aucune quantification uni-
verselle n’est dans la port´ee d’une disjonction. Ce sont donc des arbres tels que le chemin
qui mène de la racine `a chaque feuille ait la forme suivante :(8j^)� _� :(0j1).

La position précise des quantifications universelles parmi les conjonctions importe peu.
On a tendance `a les voir en positionprénexe(109) (8nVi

W
j :(0j1)Ai;j) pour décrire la

résolution(127), et sous toutes les conjonctions (c’est-`a-dire((entre)) les conjonctions et les
disjonctions,

V
i 8n

W
j :(0j1)Ai;j) pour décrire la structure des programmesProlog(112).

On peut toujours transformer une formule du calcul des pr´edicats classique en une for-
mule FNC qui est réfutable si et seulement si la formule originale l’est. La s´emantique
n’est pas totalement conserv´ee car la transformation introduit des constantes nouvelles
(! skoĺemisation(130)) qui permettent de donner `a la formule originale et `a la formuleFNC

des interpr´etations différentes.

Forme normale�-longue. n.f.Terme du�-calcul(74) qui ne contient aucun�-rédex(125) et où les
variables et les constantes sont�-expanśees(87) selon leurs types.

Forme normale pour la négation. n.f. Formule du calcul des pr´edicats o`u le connecteur de
négation n’est appliqu´e qu’à desformule atomique(90). Par exemple,(:A) _ (:B) est en
forme normale pour la n´egation, mais pas:(A ^ B). On peut toujours mettre une formule
sous cette forme en utilisant les lois de De Morgan.

Forme normale de t̂ete. n.f. Terme du�-calcul(74) qui consiste en z´ero ou plusieurs
�-abstractions(67) imbriquées dont lecorps(67) de la plus imbriqu´ee n’est ni un�-rédex ni
une application dont latête(67) est un�-rédex.

Par exemple,x, �x(x), �x�y(y x (�x(x) 12)) sont des formes normales de tˆete, alors
que (�y(y) x), �x(�y(y) x), �x�y((�z(z) y) x (�x(x) 12)) n’en sont pas. Chacune de
ces derni`eres se�-réduit(125) en l’une des premi`eres. Le r´edex(�x(x) 12) n’empêche pas le
troisième terme d’ˆetre une forme normale de tˆete car seule la tˆete compte.

Forme normale de t̂ete �-longue. n.f. Forme normale de tˆete où la tête est�-expanśee(87)
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selon son type. C’est la forme pr´eférée pour la manipulation des�-terme dans la proc´edure
d´unification(138) modulo���-équivalence.

formule. n.f. ex.progr.Constructeurs de formules logiques de niveau objet.
kind (formule, individu) type .
type (et, ou, impl) formule –> formule –> formule .
type non formule –> formule .
type (qqsoit, existe) (individu–>formule) –> formule .
type (p, . . . ) individu –> individu –> formule .
type (q, . . . ) formule .
Tous ces constructeurs saufqqsoitet existepeuvent aussi bien ˆetre définis dans une

variante typée de Prolog. Les constructeursqqsoitet existesont typiques de�Prolog. Ils
prennent comme unique argument une fonction deindividu vers formule. Ces fonctions
sont donc des pr´edicats du m´etalangage.

Formule atomique. n.f.Formule constitu´ee d’un symbole pr´edicatif et de ses arguments, et ne
comportant pas de connecteur. C’est la plus petite unit´e de sens propositionnel.

type grandpère présuḿe individu –> individu –> individu –> o .
grand père présuḿe GPP PE:–

pi Pn(pi En( père P E:– père présuḿe P E ))=> grand père GPP PE .

G Sṕecification de la relation de((grand-p̀ere pŕesuḿe)) : c´est-̀a-dire relation de grand-
paternit́e utilisantéventuellement un lien de paternité pŕesuḿee.

Gentzen, Gerhard (Allemagne, 1909–Prague, 1945) [Dieudonn´e et al. 78, Lalement 90]. Gent-
zen formalise la notion de d´emonstration en la d´efinissant comme un agencement de r`egles
de déduction au contenu intuitif ´evident (! calcul des śequents(74)). Il peut ensuite raison-
ner sur la structure des d´emonstrations. L’une des r`egles de d´eduction, la r`egle de coupure,
se révèleêtre redondante ; c’est leHauptsatz(92) de Gentzen.

Le calcul des s´equents de Gentzen, avec le th´eorème d’élimination des coupures, peut
être vu comme le formalisme commun de la programmation logique et de la programma-
tion fonctionnelle. Brièvement, la programmation fonctionnelle exploite l’´elimination des
coupures comme un m´ecanisme d’ex´ecution, alors que la programmation logique exploite
les règles de d´eduction comme r`egles de calcul de d´emonstrations sans coupure.

Grammaire logique. n.f. Depuis ses d´ebuts, laprogrammation logique(111) est impliquée
dans l’analyse syntaxique [Colmerauer 70, Colmerauer 78]. D’abord, on peut la consid´erer
comme un sous-produit du travail deColmerauer(78) sur l’analyse automatique de la langue
naturelle. Ensuite, tr`es vite, on a d´ecouvert qu’un formalisme de r`egles de grammaire sans
contexte augment´ees de termes attributs de premier ordre et non-interpr´etésétait puissant
et pouvaitêtre traduit de mani`ere directe dans le formalisme des programmes en clauses de
Horn (! DCG (84)). Dans cette optique, un interpr´eteur de programmes en clauses de Horn
sert d’automate de reconnaissance.

Plus généralement, d´eduction et d´erivation syntaxique offrent suffisamment de res-
semblance pour que le concept de grammaire logique s’applique `a des logiques et des
structures linguistiques plus vari´ees que la logique de Horn et les grammaires sans
contexte [Abramson et Dahl 89]. Le concept est particuli`erement fécond pour le traitement
de la langue naturelle. Il sugg`ere aussi l’incorporation `a la programmation logique de stra-
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tégies d’analyse syntaxique : par exemple, l’analyse de Earley [Earley 70] est incorpor´ee
sous la forme de laEarley deduction[Pereira et Warren 83].

type horn formule –> (A–>A–>A) o .
horn (A /n B) Pol :– horn A Pol , horn B Pol .
horn (qqsoit F) MOINS:– pi xn( horn (F x) MOINS ) .
horn (A => B) MOINS:– horn A PLUS , horn B MOINS .
horn (An/ B) PLUS:– horn A PLUS , horn B PLUS .
horn (existe F) PLUS:– pi xn( horn (F x) PLUS ) .

H Sṕecification des formules de Horn en termes depolarités(109).

Harrop , Ronald (1926) [Harrop 56, Harrop 60]. Apr`es avoir montr´e que des ´enoncés de la
formeA _ B (ou9x(E x)) ne sont d´emontrables que si soitA soitB l’est (ou(E t) l’est
pour un termet), Harrop a recherch´e des résultats similaires pour des ´enoncés de la forme
U ! (A _ B) (ouU ! 9x(E x)). La question est donc de savoir si on peut se contenter
depreuves constructives(110) pour démontrer ces ´enoncés. Harrop a montr´e que pour que la
démontrabilité de ces formules puisse se r´eduireà la démontrabilité constructive, il fallait
que les occurrences de_ et9 dans la formuleU soient contraintes. Cette contrainte aboutit
à la notion de formule de Harrop, et `a celle deformule h́eréditaire de Harrop(91) si on veut
que toutes les ´etapes de la d´emonstration deA ouB (ou (E t)) soit constructives.

C’est cette propri´eté de constructivit´e qui permet de conserver en�Prolog la notion de
réponse qui existe en Prolog (voir la section((Prolog — clauses de Horn et programmation
logique)) — page 16).

Ronald Harrop est actuellement (1998) professeur ´emérite à l’université Simon Fra-
ser de Vancouver, o`u il étudie les applications m´edicales de l’informatique (radioth´erapie,
tomographie).

Harrop (formules héréditaires de). n.f. Formule engendr´ee par le non-terminalF+ de la
grammaire suivante :

F� ::= A j A ) F+ j 8VF�
F+ ::= A j F+ ^ F+ j F+ _ F+ j F� ) F+ j 8VF+ j 9VF+

A ::= �o

Les non-terminauxF�, F+ et A engendrent respectivement lesclauses, les butset
les formules atomiques(90) (ou atomes). Par convention, ces derni`eres sont des�-termes
simplement tyṕes(133) de typeo(107) (�o).

Les catégoriesF+ et F� sont souvent not´eesG et D pour goal (but(71)) et definite
clause(clause d́efinie(78)). Malheureusement, ceG et ceD deviennent perturbants quand on
considère l’habitude, venant de la th´eorie des preuves en calcul des s´equents, d’appeler les
formules analogues `a celles deG des formules de droite, et formules analogues `a celles
deD des formules de gauche.

On peut sp´ecifier en�Prolog la structure des formules h´eréditaires de Harrop de la
façon suivante. Plutˆot que d’utiliser deux r`egles pour les clauses et les buts, on n’utilise
qu’une règle munie d’unepolarité(109).

type harrop formule –> (A–>A–>A) –> o .
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harrop (A /n B) Pol :– harrop A Pol , harrop B Pol .
harrop (qqsoit F) Pol:– pi xn( harrop (F x) Pol ) .
harrop (A=> B) Pol :– harrop A (INV Pol) , harrop B Pol .
harrop (An/ B) PLUS:– harrop A PLUS , harrop B PLUS .
harrop (existe F) PLUS:– pi xn( harrop (F x) PLUS ) .
On peut aussi proposer la d´efinition suivante qui v´ehicule mieux l’intuition que les

formules de Harrop sont des formules de Horn((augment´ees)).
harrop F Pol:–

( pi Fn( horn (qqsoit F) PLUS:– pi xn( horn (F x) PLUS ) )
=> pi An(pi Bn( horn (A => B) PLUS:– horn A MOINS , horn B PLUS ))
=> horn F Pol ) .

Hauptsatz. n.m. (rel. Gentzen(90), calcul des śequents(74) et coupure(83)) (allemand pour
((théorème fondamental))). La règle de coupure est redondante et peut ˆetreéliminée. Dans
le cas o`u des axiomes sont ajout´es au calcul des s´equents pour repr´esenter une th´eorie par
rapportà laquelle se font les preuves, les applications de la r`egle de coupure qui concernent
ces axiomes ne peuvent ˆetreéliminées.

La redondance concerne les th´eorèmes, mais pas les preuves. Les mˆemes th´eorèmes
peuventêtre prouvés avec ou sans r`egles de coupure, mais pas n´ecessairement avec les
mêmes preuves.

Il est heureux que la r`egle de coupure soit redondante car c’est la seule du calcul des
séquents qui n’a pas la propri´eté de la sous-formule. En effet, la formuleA qui est partag´ee
par les prémisses ne figure pas dans la conclusion. Cela pose probl`eme pour une proc´edure
de recherche de preuve qui utilise les r`egles de d´eduction de bas en haut.

On peut alors se demander pourquoi la r`egle de coupure figure dans le syst`eme déductif
initial. D’une part, elle a un contenu intuitif ´evident, celui de d´emontrer des lemmes s´eparé-
ment et de les utiliser dans une preuve. Elle a donc sa place `a côté des autres r`egles qui elles
aussi ont un contenu intuitif ´evident. D’autre part, elle r´esume des propri´etés métalogiques
du calcul des s´equents : beaucoup de m´etathéorèmes se d´emontrent avec son aide. En fait,
elle résume tellement bien le calcul des s´equents qu’elle poss`ede une variante qui est com-
plète pour une pr´esentation appropri´ee du calcul des pr´edicats : la r`egle derésolution(127).
Dans ce cas, la th´eorie est enti`erement repr´esentée par des axiomes, lesclauses(78), et la
règle de coupure ne peut pas du tout ˆetreéliminée.

Herbrand , Jacques (Paris, 1908–La B´erarde, 1931) [Herbrand 68]. En ´etudiant
l’ Entscheidungsproblem(le problème de reconnaˆıtre si une proposition est vraie ou
non dans une th´eorie du calcul des pr´edicats), Herbrand a montr´e qu’il n’était pas n´eces-
saire de consid´erer un univers arbitraire d’interpr´etation des formules, mais qu’il suffisait
de consid´erer une suite croissante d’interpr´etations par des termes construits `a l’aide
des symboles de la th´eorie et de symboles repr´esentant l’imbrication des quantificateurs.
Une formule est valide si et seulement si elle est valid´ee par l’une de ces interpr´etations.
L’argument de croissance de la suite est la taille des termes des interpr´etations.

Le théorème de Herbrand conduit `a une syntaxisation de la s´emantique. On peut y voir
aussi un passage du calcul des pr´edicats au calcul propositionnel puisque l’interpr´etation
des formules donne des formules sans variables ; Herbrand propose donc une technique
d’élimination des quantificateurs.

L’application la plus connue du th´eorème de Herbrand est le principe derésolution(127)
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de Robinson. Ce principe permet de calculer le mod`ele de Herbrand qui invalide la th´eorie
augment´ee de la n´egation du th´eorème (preuve par r´efutation)à l’aide d’une combinai-
son de l’opérationd´unification(138) et de larègle de coupure(83). Une spécialisation de la
résolution est au cœur de la s´emantique op´erationnelle de Prolog.

Un trait important des travaux de Herbrand est l’approche constructive : les d´efinitions
sont con¸cues comme des algorithmes qui construisent des objets et les propri´etés sont d´e-
crites avec les algorithmes qui permettent de les v´erifier. C’est ainsi que, ayant `a résoudre
des syst`emes d’équations sur les termes de ses interpr´etations, Herbrand d´ecrit ce qui passe
pourêtre la premi`ere expression de la proc´edure d’unification16.

1. Si une deśegalit́es à satisfaire égale une variable restreinte [essen-
tiellement existentielle(123)] x à un autre individu, ou bien cet individu
contientx, et on ne peut y satisfaire [test d´occurrence(133)], ou bien il ne
contient pasx ; cetteégalit́e sera alors une deśegalit́es assocíees cher-
chées [unesubstitution solution(132)] et on remplacerax par cette fonction
dans les autreśegalit́esà satisfaire.

2. Si une deśegalit́es à satisfaireégale une variable ǵeńerale [essentiel-
lement universelle(124)] à un autre individu, qui ne soit pas une variable
restreinte, il est impossible d’y satisfaire.

3. Si une des égalit́es à satisfaire égale f1(�1; �2 : : : �n) à
f2( 1;  2 : : :  n), ou bien les fonctionśelémentairesf1 et f2 sont
différentes, auquel cas il est impossible d’y satisfaire, ou bien les
fonctionsf1 et f2 sont les m̂emes, auquel cas on remplace l’égalit́e par
celles obtenues eńegalant�i à i.

En proposant des d´efinitions constructives de fonctions de plus en plus complexes,
Jacques Herbrand a aussi contribu´e à l’émergence de la notion de fonction r´ecursive g´e-
nérale [Herbrand 68, Kleene 71, Chabert et al. 94].

Herbrand (base de). n.f. (rel. Herbrand(92)) Ensemble desformules atomiques(90) finies qui
peuventêtre construites avec les symboles de pr´edicat et les constructeurs de termes d’un
programme. La s´emantique d´eclarative deProlog(112) fait correspondre `a tout programme
une partie de sa base de Herbrand, qui est un mod`ele du programme.

Herbrand (univers de). n.m.(rel. Herbrand(92)) Ensemble des termes finis qui peuvent ˆetre
formés avec les constructeurs de termes d’un programme.

En �Prolog, on étend cette notion en consid´erant l’ensemble des combinateurs
���-normaux qui peuvent ˆetre formés avec les constructeurs de termes d’un programme.

�HHG. n.f. Higher-order Hereditary Harrop Grammarou grammaire enformules h́erédi-
taires de Harrop(91) d’ordre supérieur [Le Huitouze et al. 93a]. R´esulte de la transposition
à �Prolog(114) du principe desDCG (84) (voir section((�Prolog et grammaires logiques)) —
page 45).

Horn , Alfred [Horn 51]. Enétudiant les relations entre des structuresS1, . . . ,Sn etS1� : : :�
Sn vis-à-vis de la satisfaction d’une axiomatisationT , Horn a montr´e les deux th´eorèmes
suivants (entre autres) : (a) siT a uneforme conjonctive pŕenexe(89) dont les facteurs de la

16. Les annotations entre crochets sont de nous.
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matrice(104) contiennent au plus unlitt éral(102) positif(109) (en termes modernes, une th´eorie de
Horn), et siT est vraie de chacune desSi, alorsT est vraie deS1 � : : :� Sn, (b) si lesSi
sont les mˆemes pour chaquei, si T a une forme pr´enexe sans quantificateur existentiel, et
si T est vraie deS1 � : : :� Sn, alorsT est vraie deSi.

Une cons´equence importante est que si deux structuresS1 et S2 satisfont une th´eorie
de Horn, alors leur intersection la satisfait aussi. Par (a),S1 � S2 la satisfait, et puisque il
n’y a pas de quantification existentielle, la restriction deS1 � S2 àS1 \ S2 � S1 \ S2 la
satisfait, et enfin, par (b),S1 \ S2 la satisfait.

Les exemples suivants montrent le rˆole des hypoth`eses des th´eorèmes (a)
et (b). Les structuresS1 = fa; f(a)g et S2 = fb; f(b)g satisfont l’axiome
8x8y[x = f(y) _ y = f(x) _ x = y], mais la structure

S1 � S2 = fa; f(a)g � fb; f(b)g = f(a; b); (a; f(b)); (f(a); b); (f(a); f(b))g
ne la satisfait pas. Inversement, la structureS1 � S2 satisfait l’axiome
9x9y9z[x 6= y ^ y 6= z ^ z 6= x], alors qu’aucune des structuresS1 ou S2 ne le
satisfait.

En terme de mod`ele, les th´eorèmes de Horn permettent d’isoler un unique plus petit
modèle deHerbrand(92) pour les théories de Horn, et donc de donner la s´emantique des pro-
grammesProlog(112). Par définition, la sémantique d’un programme Prolog est son unique
plus petit mod`ele deHerbrand(92).

Horn (clause de). n.f. (rel. Horn(93)) Clause(78) qui ne contient pas plus d’unlitt éral(102)

positif(109). On appelle tˆete l’éventuel littéral positif et corps les litt´eraux négatifs(106).
En général, on note la clauseA0 _ :A1 _ : : : _ :An comme une implication
A0 ( (A1 ^ : : : ^ An).

On appelleclause d́efinieune clause de Horn qui a exactement un litt´eral positif. On
appelleclause unitaireou fait (88) une clause d´efinie dont le corps est vide.

Un programmeProlog(112) est un ensemble fini de clauses de Horn. Les mod`eles des
théories décrites par des clauses de Horn ont la propri´eté de constituer une collection ferm´ee
par intersections : l’intersection de deux mod`eles est encore un mod`ele.

Huet (semi-algorithme de). n.m.Procédure qui calcule lespréunificateurs(111) d’un problème
d´unification d´ordre suṕerieur(139). La procédure parcourt un arbre de recherche dont les
nœuds sont ´etiquetés par des probl`emes d’unification d’ordre sup´erieur et les arcs sont
étiquetés par dessubstitutions(131). Un invariant est que tout pr´eunificateur du probl`eme
d’unification d’ordre sup´erieur qui étiquette la racine de l’arbre est la composition des
substitutions trouv´ees sur l’arˆete de l’arbre qui m`eneà un nœud et d’un pr´eunificateur du
problème d’unification qui ´etiquette ce nœud. Les nœuds feuilles peuvent ˆetre soit en ´echec
si on a détecté une contradiction dans le probl`eme associ´e, soit en succ`es si on a d´etecté
que le problème associ´e a une solution triviale, soit ouverts dans les autres cas. L’objectif
du développement de l’arbre est de n’avoir plus que des nœuds en ´echec ou en succ`es.

Le développement de l’arbre se fait `a l’aide de plusieurs op´erationsélémentaires qui
terminent toujours. Que l’unification ne termine pas se traduit donc exclusivement par le
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développement d’un arbre infini.

^
+ ~

R j?	

< (X �xy(x) t e) ; t >

< (H1 �xy(x) t e) ; t > succ�es �echec succ�es

: : : succ�es �echec succ�es

[X �xyz(x (H1 x y z) (H2 x y z))]

[X �xyz(y)] [X �xyz(z)]

[X �xyz(t)]

[H1 �xyz(x (H0

1
x y z) (H0

2
x y z))]

[H1 �xyz(y)]

[H1 �xyz(z)]

[H1 �xyz(t)]

Huet présente une version de l’algorithme qui r´esoud les probl`emes d’unification mo-
dulo ��-équivalence et des commentaires qui explique comment cet algorithme se sp´e-
cialise pour la���-équivalence. C’est cette derni`ere version qui est utilis´ee en�Prolog et
c’est la seule que nous d´ecrivons.

L’opérationélémentaire de simplificationSIMPL (130) permet de d´etecter les contradic-
tions dans un nœud ouvert ou, en leur absence, de ramener tout probl`emeà des sous-
problèmes de la forme< �x1 : : : �xn(F ); �x1 : : : �xn(T ) > oùF est flexible. Elle v´erifie
aussi que les constantes ou variables essentiellement universelles qui apparaissent en tˆete
des termes d’une mˆeme paire sont compatibles. Quand ce n’est pas le cas, le nœud est
déclaré enéchec.

L’opérationélémentaireTRIV (135) s’appliqueà des pairesflexibles(88) et permet de d´etec-
ter les problèmes résolus. Elle reconnaˆıt des formes particuli`eres de probl`eme qui peuvent
être résolues sans utiliser la proc´edure générale. Elle a un rˆole heuristique important et il
faut que les formes reconnues couvrent effectivement les cas((triviaux)).

L’opération élémentaireMATCH (103) s’applique à des pairesflexible-rigide(88) non-
résolues et d´erive de nouveaux nœuds fils du nœud ouvert en inventant de nouvelles substi-
tutions dont le domaine est la variable entête(67) deF .

type jointure (A–>B) –> (B–>C) –> (A–>C) –> o .
jointure R1 R2 RJ:– pi xn(pi yn( RJ x y = sigma Jn( R1 x J, R2 J y ) )) .

ou
jointure R1 R2 xnyn(sigma Jn( R1 x J, R2 J y )) .

I-J-K Jointure de deux relations. Version avec quantification universelle,
version avec�-abstraction.

I . (rel. logique combinatoire(102)) Combinateur identit´e. Il est régi par l’axiome suivant :
8A[I A = A]
Il est définissable en�-calcul(74), I = �x(x), en logique combinatoire,I = SKK, et en

�Prolog :
type combI (A–>A) –> o .
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combI I :– pi xn( I x = x ) .

Imitation . n.f.Une des op´erationsélémentaires dusemi-algorithme de Huet(94).
Pour chaque paire< �x(F sp); �x(� tq) >, où F est une tˆete flexible(88) (c’est-à-

dire unevariable logique(140)) et � est une tˆeterigide(128), si � est une constante, la r`egle
d’imitation produit lasubstitution(131) [F  �up(� Eq)], où chaque(Eq)k représente une
application(Hk up), oùHk est une variable logique nouvelle et d’un type appropri´e.

Après application de la substitution, de la�-réduction(125) et de lasimplification(130),
le problème se ram`ene à résoudre les paires< �x(Hk sp); �x(tk) > pour chaquek
(1 � k � q).

Le principe de l’imitation est que puisque le terme rigide commence par un�, on va
tenter de substituer� àF . Cependant,F et� ne sont pas n´ecessairement du mˆeme type et
ne peuvent donc pas ˆetre substitu´es l’un pour l’autre. Par exemple,F attendp paramètres,
alors que� en attendq. On va donc((habiller))� de manièreà obtenir un terme compatible
avecF ; d’où lesp abstractions pour lesp paramètres deF et lesEq qui dépendent desup
d’une manière laiss´ee indéterminée.

L’introduction desHk fait qu’il n’est pas toujours possible de trouver un unificateur
pertinent(108).

Implication . n.f. (rel. implication classique(96) et implication intuitionniste(96))

Implication classique. n.f. Connecteur logique formalisant la causalit´e et qui peut ˆetre décrit
par la table de v´erité suivante :

) Vrai Faux

Vrai Vrai Faux
Faux Vrai Vrai

De cette table et de celles de la disjonction et de la n´egation il est facile de conclure que
A ) B � (:A) _ B. Le fait que(? ) B) � > (ex falso quod libet sequitur) est la
source d’un grand nombre de discussions et de contre-propositions.

Implication intuitionniste . n.f. Connecteur logique formalisant la causalit´e intuitionniste.
Dans ce cadre, la preuve par l’absurde (reductio ad absurdum), le tiers-exclus (tertium
non datur: :A _ A � >) et l’élimination de la double n´egation (::A � A) sont inva-
lides. L’implication intuitionniste ne peut pas ˆetre décrite par une table de v´erité finie, mais
elle peut l’être par des r`egles de d´eduction (! calcul des śequents(74)).

L’implication de�Prolog doitêtre interprétée par la r`egle de d´eduction intuitionniste.
En particulier, prouver que la pr´emisse est fausse n’est jamais utilis´e pour prouver un but
formé d’une implication.

Inconnue. n.f. (! variable logique(140))

Indécidable. adj. (ant.décidable(85))

Induction structurelle . n.f. (! induction structurelle en Prolog typé(112) et induction structu-
relle en�Prolog(117)) Technique de programmation qui consiste `a définir un calcul par r´ecur-
rence sur la structure de ses entr´ees. Dans le cas de laprogrammation logique(111), le calcul
est défini par une relation et la notion d’entr´ee doitêtre relativisée (! réversibilit́e(128)),
mais le concept s’applique ais´ement comme une discipline de programmation.
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Dans le cas de langages de programmation typ´es, cette technique peut ˆetre formalisée
plus précisément car les types fournissent une description formelle des structures attendues.
Par exemple, dans un langage comme�Prolog(114), l’ensemble des termes qui ont un type
donné est partiellement d´ecrit par lesconstructeurs de terme(80) dont le type du r´esultat est
le type en question. Une relation peut alors ˆetre définie aucas par casen fonction des dif-
férents constructeurs du type de l’argument sur lequel est r´ealisée l’induction structurelle.

Le traitement de chaque cas est d´ecrit par une r`egle associ´eeà un constructeur et qui
contient deux parties que l’on peut qualifier de syntaxique et de s´emantique. La partie
syntaxique consiste en des utilisations r´ecursives de la relation `a définir sur les arguments
du constructeur qui ont le type consid´eré. La partie s´emantique consiste dans l’application
d’un prédicatà 1) tous les arguments du constructeur, 2) toutes les valeurs produites par
les utilisations r´ecursives de la relation et 3) la valeur associ´ee au terme argument par la
relationà définir.

Voir aussi la section((Transformations de grammaires en�Prolog)) — page 47 — pour
un autre exemple de s´eparation entre un composant syntaxique et un composant s´eman-
tique. Dans ce cas, le composant syntaxique repr´esente une induction structurelle sur les
règles d’une grammaire consid´erées comme les constructeurs d’un type d’arbre de d´eriva-
tion.

Inf érence de type. n.f. (rel. condition de t̂ete(79)) Calcul de notations de type manquantes. La
syntaxe abstraite d’un langage typ´e comprend souvent de nombreuses notations de type
dont beaucoup sont redondantes et peuvent ˆetre reconstitu´ees automatiquement. On sou-
haite donc que la syntaxe concr`ete les laisse implicites. Beaucoup d’auteurs associent d’une
part le typage((à la Curry)), la notation implicite des types et l’inf´erence de type, et d’autre
part le typage((à la Church)) et la notation explicite des types par des d´eclarations. Nous
pensons qu’il s’agit d’une erreur d’interpr´etation et que l’inférence de type a `a voir avec
la différence entre syntaxe concr`ete et syntaxe abstraite. Les deux syntaxes ob´eissent `a des
économies diff´erentes. L’économie de la syntaxe concr`ete est celle de l’´ecriture et de la
lecture, alors que l’´economie de la syntaxe abstraite est celle des manipulations formelles.
Dans le premier cas, on privil´egie la concision et pour cela on admet des notations contex-
tuelles. Dans le second cas, on souhaite que les propri´etés des composants d’une expression
se voient facilement, et pour cela on pr´efère des notations moins contextuelles.

La théorie de l’inférence de type est tr`es((fragile)) au sens o`u elle dépend très brutale-
ment des caract´eristiques du langage. Par exemple, le probl`eme d’inférence de type pour
ML est décidable [Milner 78], et mˆeme relativement facile en pratique, et il devient ind´eci-
dable si on autorise le polymorphisme dans les d´efinitions récursives [Mycroft 84]. De la
même mani`ere, le probl`eme d’inférence de type pour Prolog est d´ecidable en l’absence de
la condition de t̂ete(79) [Hanus 89a, Hanus 89b] et ind´ecidable en pr´esence de cette condition
(voir aussi section((Typage)) — page 53).

Intentionnel. adj. (ant. extensionnel(87)) Se dit d’un proc´edé générique pour d´efinir des en-
sembles ou des fonctions, ou pour prouver des propositions. La d´efinition d’un ensemble
par la propriété qu’ont tous ses ´eléments et eux seuls est intentionnelle, ainsi que la d´e-
finition d’une fonction par un proc´edé de calcul. Une d´emonstration intentionnelle d’une
quantification universelle ne peut pas proc´eder par cas ; si une proposition universelle in-
tentionnelle est vraie, non seulement il y a une preuve pour chaque point du domaine, mais
elle est la mˆeme pour tous les points.
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�Prolog met en œuvre le point de vue intentionnel. Les quantifications univer-
selles permettent de sp´ecifier qu’une relation doit v´erifier certaines propri´etés intention-
nelles. Elles ne permettent pas de sp´ecifier de propri´etés extensionnelles. Par exemple,
elles ne permettent pas de sp´ecifier que deux relations ont le mˆeme graphe. Ainsi,
8x[parent x cain) parent x abel] n’est pas d´emontrable. En d’autres termes, la quanti-
fication universelle des formules de Harrop intuitionnistes n’a pas de caract`ereénumératif.
Même si dans cet exemple on peut inf´erer quex est de typeindividu, la preuve du but
universel ne se fera pas en rempla¸cantx par tous les individus possibles (adam, eve, . . . ).
La variablex est simplement remplac´ee par une nouvelle constante, diff´erente de tous les
individus connus. Si une preuve est possible avec cette nouvelle constante, elle le sera avec
n’importe quel individu. Donc, la formule8x[G x] ne signifie pas seulement que toutx (du
bon type) a la propri´etéG, mais aussi que la preuve est la mˆeme pour tous.

It érateur. n.m. (rel. induction structurelle(96)) On peut déduire de touttype inductif(136) une
fonction d’ordre sup´erieur qui remplace chaque constructeur d’un terme de ce type par des
fonctions pass´ees en param`etre [Böhm et Berarducci 85, Pierce et al. 89, Huet et al. 97].
On appelle cette fonction un it´erateur. Cela formalise l’observation que beaucoup de pro-
grammes de calcul sur les listes (conc, longueur, etc.) se ressemblent et qu’il en est de
même pour de nombreuses autres structures de donn´ees. En ce sens, choisir une structure
de données c’est choisir une classe d’algorithmes, ceux qu’on peut d´efinir avec l’itérateur
de la structure de donn´ees. Il faut quand mˆeme remarquer que tout calcul sur un type n’est
pas repr´esentable par l’it´erateur de ce type. Par exemple, le parcours dichotomique d’une
liste n’est pas repr´esentable de cette mani`ere.

Les termes d’un type inductif peuvent ˆetre représentés par des�-termes qui sont leurs
propres itérateurs. Par exemple, la repr´esentation des listes par les combinateurs suivants
réalise cet effet :

NIL = cnnnn
CONS = gndncnnn(c g (d c n))
On peut aussi traduire chaque type inductif en un pr´edicat qui réalise son it´erateur. Par

exemple, le pr´edicat qui réalise l’itérateur des listes est le suivant :
type iter liste R –> (A–>R–>R) –> (list A) –> R –> o .
iter liste N C [] N .
iter liste N C [E|Es] (C E T):– iter liste N C Es T.
Dans cette variante, le traitement appliqu´e à chaqueconsest décrit par une fonction.

On peut vouloir le d´ecrire par un pr´edicat, surtout en�Prolog où le langage des formules
logiques est plus puissant que celui des termes. On obtiendrait ainsi la d´efinition suivante :

type iter liste R –> (A–>R–>R–>o) –> (list A) –> R –> o .
iter liste N C [] N .
iter liste N C [E|Es] R:– iter liste N C Es T , C E T R .

K . (rel. logique combinatoire(102)) Combinateur de projection. Il est r´egi par l’axiome suivant :
8A8B[K A B = A]
Il est définissable en�-calcul(74) :K = �x�y(x) et en�Prolog :
type combK (A–>B–>A) –> o .
combK K :– pi xn(pi yn( (K x y) = x )) .
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type listefliste (list A) –> ((list A)–>(list A)) –> o .
liste fliste L FL:– pi listen( conc L liste (FL liste) ) .

ou
liste fliste [] znz .
liste fliste [E|L] zn[E |(FL z)] :– liste fliste L FL .

ou
liste fliste L FL:– iter liste znz enrnzn[e |(r z)] L FL .

L
Correspondance entre listes standard et listes fonctionnelles. Version avec quan-
tification universelle, version récursive, et version avecitérateur(98). Les trois sont
réversibles(128).

L�. Variante de�Prolog qui restreint le domaine des termes plus fortement que ne le
fait le typage simple, et pour laquelle le probl`eme d’unification estdécidable(85) et
unitaire(139) [Miller 91b], même quand le�-calcul n’est pas typ´e (! unification des termes
de L� (99)). L’id ée de L� est de substituer `a l’axiome de�-équivalence(86) l’axiome de�0-
équivalence(87) qui est moins puissant.

Par définition, le domaine de L� est le plus grand sous-ensemble des�-termes pour
lequel la relation de�0-équivalence est ´egaleà la relation de�-équivalence. Ce domaine
peut aussi ˆetre caract´erisé syntaxiquement en restreignant la formation des applications :
une variable logique ne peut ˆetre appliqu´ee qu’à des variables essentiellement universelles
distinctes et quantifi´ees dans la port´ee de la quantification de la variable logique.

Par exemple,�x�y�z(U x z) appartient `a L� car la variable logiqueU est appliqu´eeà
des�-variables distinctes. Au contraire,�x�y�z(U V ), �x�y�z(U x x) et�x�y�z(U [x])
n’appartiennent pas `a L� car la variable logiqueU est appliqu´ee soità une autre variable
logique, ouà deux�-variables identiques, ou `a un terme qui n’est pas essentiellement
universel. Plus subtilement,(U x) appartient `a L� dans9U8x(: : : (U x) : : :), mais pas
dans8x9U(: : : (U x) : : :), carx n’est pas quantifi´e dans la port´ee deU . On sait maintenant
étendre cette restriction `a tous les syst`emes ducube de Barendregt(68) [Pfenning 91].

L’usage de la restriction L� ne s’est pas g´enéralisé, malgré ses qualit´es algorithmiques,
car beaucoup de d´efinitions utiles sont exclues de L�. Par exemple, la d´efinition desigma(129)

n’est pas dans L� à cause du terme(B ). Plus généralement, la programmation `a l’ordre
supérieur (où des fonctions sont appliqu´eesà des termes quelconques et pas seulement `a
des variables universelles) est exclue aussi : voir les pr´edicatsjointure(95) etbetaconv(86).

En revanche, la programmation parinduction(96) sur la structure des termes conduit sou-
ventà des programmes L�. De plus, la restriction L� peutêtre utilisée pendant l’ex´ecution
comme critère heuristique pour ´eviter d’utiliser la proc´edure d’unification g´enérale mais
coûteuse [Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 92a].

L� (unification des termes de). n.f. (rel. L� (99)) Problème de v´erifier si il existe une substi-
tution qui peut rendre ´egaux modulo la�-équivalence(87) deux�-termes(132) du domaine
L�, et de produire une telle substitution quand elle existe (un unificateur). Le probl`eme
estunitaire(139) et décidable(85) [Miller 91b]. Miller propose un algorithme original pour r´e-
soudre ce probl`eme, mais on peut aussi se convaincre qu’il est unitaire est d´ecidable en
examinant le comportement dusemi-algorithme de Huet(94) lorsqu’il est appliqu´e à des
termes de ce domaine [Brisset et Ridoux 92b].

Dans le semi-algorithme de Huet, lasimplification(130) ramène tous les probl`emesà des
problèmesflexible-rigide(88) ou à des probl`emesflexible-flexible(88). Les premiers sont en-
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suite traités parl´imitation(96) et laprojection(111), alors que les derniers sont suspendus. Rap-
pelons aussi que les termes du domaine L� ont la propriété que les seuls termes flexibles ont
des arguments qui sont des variables essentiellement universelles distinctes et quantifi´ees
dans la port´ee de la quantification de la variable logique. En d’autres termes, ces arguments
ne sont pas des constantes.

Deux observations permettent d’adapter le semi-algorithme de Huet au cas des termes
de L�. La première est que si l’imitation peut ˆetre appliqu´ee alors la projection ne peut pas
l’ être, et vice-versa. En effet, de par sa d´efinition, l’imitation ne peut substituer `a l’inconnue
de la tête flexible qu’un terme dont la tˆete est une constante. Au contraire, de par la d´efini-
tion des termes de L�, la projection d’un argument d’un terme de L� ne peut que substituer
à l’inconnue de la tˆete flexible un terme dont la tˆete n’est pas une constante. De plus, comme
les arguments d’un termes flexibles de L� sont tous distincts, il y a toujours une seule des
projections possibles qui peut produire une solution. Donc, le semi-algorithme de Huet ne
calcule pas plus d’un pr´eunificateur par probl`eme d’unification. Ce semi-algorithme ´etant
complet pour tout le�-calcul simplement tyṕe(74), il n’y a pas d’autres pr´eunificateurs. Il
faut noter que le choix de la projection ne se fait plus sur un argument de typage mais sur
le nom de l’argument `a projeter. Les types ne sont donc plus n´ecessaires `a l’exécution.

Cependant, le semi-algorithme de Huet ne calcule que des pr´eunificateurs et laisse des
problèmes flexible-flexible non r´esolus. La seconde observation est que un terme flexible
de L� représente un terme inconnu dans lequel les seules variables essentiellement uni-
verselles qui peuvent avoir une occurrence sont celles qui sont argument du terme flexible
(! test d´occurrence(133)). Le traitement des probl`emes flexible-flexible de L� devient alors
assez simple.

Il y a deux cas. Le premier est celui de deux termes flexibles dont les tˆetes sont dif-
férentes. Il faut substituer aux tˆetes une nouvelle variable logique dont les arguments sont
tous ceux que les deux termes flexibles ont en commun. Le second cas est celui de deux
termes flexibles dont les tˆetes sont identiques. Il faut alors substituer aux tˆetes une nou-
velle variable logique dont les arguments sont tous ceux que les deux termes flexibles ont
en commun et en mˆeme position. Les deux cas sont exclusifs et chacun deux ne produit
qu’une solution. Ce r´esultat et celui portant sur les probl`emes flexible-rigide montrent que
le problème d’unification de L� est unitaire.

UNIFLEX : (�� �)! (U ! �)
UNIFLEX(< t1; t2 >) =

soit t1 = �u(F1 ep1) et t2 = �u(F2 ep2)
dans
si F1 6= F2
alors [F1  �up1(F fp); F2  �up2(F fp)]

avec9i (fp)i = u, 9j9k (ep1)j = (ep2)k = u

sinon [F1  �up1(F fp)]

avec9i (fp)i = u, 9j (ep1)j = (ep2)j = u

On montre que le probl`eme d’unification est d´ecidable en v´erifiant que le semi-
algorithme de Huet et le traitement des probl`emes flexible-flexible par la primitive UNI-
FLEX terminent toujours. Le traitement d’un probl`eme flexible-flexible conduit toujours `a
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sonélimination, n’en produit pas d’autres et ne produit pas de nouveaux probl`emes flexible-
rigide.

Seule la terminaison du semi-algorithme de Huet est d´elicate. En effet, trouver une
mesure du probl`eme qui décroit strictement par l’application de l’imitation ou de la pro-
jection n’est pas tr`es simple. Par exemple, ces op´erations peuvent augmenter le nombre
d’inconnues du probl`eme ou le nombre de probl`emes flexible-rigide. Cependant, certaines
inconnues n’en sont pas vraiment. Par exemple, celles qui forment la tˆete flexible d’un
problème flexible-rigide ou flexible-flexible sont destin´eesà disparaitre par substitution et
ne figurent dans le probl`eme que parce que l’algorithme n’en traite qu’une `a la fois. Nous
les appelons des inconnuesfictives. En particulier, lesHk introduits par l’imitation ou la
projection sont fictives, car elles vont figurer en tˆete de probl`eme dès après la simplification

On peut montrer que la mesure constitu´ee d’une paire dont le premier composant est la
somme des longueurs des chemins qui m`enentà des occurrence d’inconnues fictives et le
second composant est la taille des probl`emes qui ne contiennent pas d’inconnues fictives
décroit pour l’ordre lexicographique `a chaque application de l’imitation ou de la projection.

Le semi-algorithme de Huet compl´eté par l’application de la primitive UNIFLEX à tous
les problèmes flexible-flexible r´esiduels constitue donc un algorithme d’unification pour les
termes de L�. La principale différence avec l’algorithme de Miller est que celui-ci ´evite de
créer les inconnues interm´ediairesHk au prix d’une exploration plus d´etaillée des termes
du problème.

�. Notation traditionnelle de la�-abstraction(67). La notation de�Prolog (xnE pour�x(E))
permet de rester dans le cadre de la syntaxe de Prolog.

Libre . adj. (ant. li é(101)) (! �-abstraction(67), quantification(123) etsubstitution(131))

Li é. adj. (ant. libre (101)) (! �-abstraction(67), quantification(123) etsubstitution(131))

Liste homog̀ene. n.f. La version typée des listes de Prolog impose g´enéralement que tous les
éléments ont le mˆeme type. On les qualifie d’homog̀ene. On ne saurait pas utiliser les
éléments d’une liste non-homog`ene sans l’aide d’une consultation dynamique du type des
termes. Les constructeur du type des listes homog`enes sont les suivants :

type nil (list T) .
type ’.’ T –> (list T) –> (list T) .

Liste en différence. n.f. Représentation des listes par la diff´erence entre deux listes. C’est
une représentation tr`es employ´ee enprogrammation logique(111) car elle conduit `a des pro-
grammes efficaces en ´evitant des concat´enations explicites (! prédicatconc(74)). Cepen-
dant, elle rec`ele quelques difficult´es conceptuelles. En effet, deux listes en diff´erence qui
dénotent la mˆeme liste ne sont pas n´ecessairement unifiables. Par exemple,[1,2]-[2] et
[1,3]-[3] dénotent la liste[1] , mais ne sont pas unifiables. Le programmeur qui utilise
les listes en diff´erence devrait donc s’assurer qu’elles ne rentrent pas dans des probl`emes
d’unification trop complexes. C’est en g´enéral le cas, car les listes en diff´erence servent le
plus souvent de structure de donn´ees temporaire pour construire des listes standard. Ce sont
ces derni`eres qui rentrent ´eventuellement dans des probl`emes d’unification complexes. Un
autre problème est que le test qu’une liste en diff´erence repr´esente une liste vide n´ecessite
le test d´occurrence(133)alors que celui-ci fait d´efaut dans beaucoup de syst`emes Prolog. En-
fin, la notationM-N n’entraine pas queN est une sous-liste deM. Ainsi, l’exemple suivant
montre le prédicat de concat´enation de trois listes en diff´erence, et son utilisation na¨ıve
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pour spécifier la relation de liste `a sous-liste.
type conc3dl (dlist A) –> (dlist A) –> (dlist A) –> (dlist A) –> o .
conc3d A–B B–C C–ZC A–ZC .
type sousliste dl (dlist A) –> (dlist A) –> o .
sousliste dl SousListe Liste:– conc3dl SousListe Liste .
Ici, le prédicatconc3dl est essentiellement utilis´e enmode(104) (conc3dl??? +) alors

qu’il ne peut fonctionner qu’en mode(conc3dl + + +?) .

Liste fonctionnelle. n.f. Représentation des listes par des fonctions. La repr´esentation fonc-
tionnelle FL d’une listeL est une fonction qui quand on l’applique `a la représentation
classique d’une listeM produit la représentation classique de la listeL�M. La liste nil
est représentée par�x(x), tandis que le constructeur de concat´enation est repr´esenté par
�g�d�x(g (d x)). En d’autres termes, la liste vide est repr´esentée par la fonction iden-
tité, tandis que la concat´enation est la composition de fonctions. La correspondance entre
la représentation traditionnelle et la repr´esentation fonctionnelle est d´ecrite par le pr´edicat
liste fliste(99), et la représentation de la liste vide et de la concat´enation sont des solutions
de la spécification d’un mono¨ıde donnée par le pr´edicatmonöıde(103).

La représentation fonctionnelle a les avantages notationnels deslistes en diff́erence(101),
sans en avoir les inconv´enients [Brisset et Ridoux 91]. Par exemple, le pr´edicat suivant re-
présente la relation entre une sous-liste et une liste, alors que cela n’est pas possible avec
les listes en diff´erence.

type sousliste ((list A)–>(list A)) –> ((list A)–>(list A)) –> o .
sousliste SousListe zn( (SousListe (z))) .
La mise en œuvre de la repr´esentation fonctionnelle est cependant plus coˆuteuse. Cela

vient de ce que la concat´enation des listes en diff´erence r´ealise une�-réduction(125) au
moindre coˆut en prenant le risque d’ˆetre incorrecte. Avec la repr´esentation fonctionnelle, la
�-réduction est toujours correctement impl´ementée, mais en faisant des op´erations qui ne
sont pas toujours n´ecessaires.

Litt éral. n.m. Formule atomique(90) éventuellement ni´ee. Les formules(conc X Y Z) et
:(conc X Y Z) sont des littéraux, mais(conc X Y Z) ^ (conc Y X Z) n’en est pas
un.

Logique combinatoire. n.f.Théorie descombinateurs(78) et de leur propri´etés [Curry et al. 68,
Hindley et Seldin 86]. Cette th´eorie aété introduite par Sh¨onfinkel, puis d´eveloppée par
Curry(83). Par exemple,8A[I A = SKK A] est un théorème de la logique combinatoire :
pour toutA, (SKK A) égale(K A (K A)) qui égaleA.

LP.27. Première implémentation de�Prolog. Elle n’est ni compl`ete ni efficace. Elle a ´eté écrite
entre 1986 et 1988 par Dale Miller et Gopalan Nadathur `a l’université de Pennsylvanie
(UPenn). Il s’agit d’un interpréteurécrit en Prolog.

l terme. ex.progr.(rel. �-terme(132)) Constructeurs de�-termes purs de niveau objet.
kind l terme type .
type app lterme –> l terme –> l terme .
type abs (lterme–>l terme) –> l terme .
Le �-terme�x(x x) sera repr´esenté par(abs xn(app x x)). Noter que les m´etatermes de

type l termereprésentent des�-termes purs, y compris des termes qui ne sont pas simple-
ment typables.
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Il n’y a pas besoin d’un constructeur pour les occurrences de variables. En effet, le
constructeurabssignale une abstraction. On peut alors appliquer son argument `a n’importe
quel terme qu’on saura reconnaˆıtre. Une variable universelle joue tr`es bien ce rˆole. Les oc-
currences de la variable li´ee co¨ıncideront avec les occurrences du terme((reconnaissable)).

Les différentsrédex(125) de niveau objet peuvent ˆetre identifiés de la mani`ere suivante :
type (betaredex, betaeta redex, etaredex) l terme –> o .
beta redex (app (abs E) F) .
eta redex (abs (app E)) .
betaeta redex (app (abs (app E)) F) .

l terme st. ex.progr.(rel. �-terme simplement typé(133)) Constructeurs de�-termes simplement
typés de niveau objet. Les types du niveau objet sont repr´esentés directement par les types
du métalangage,�Prolog. Si un m´etaterme est bien typ´e, alors le terme objet qu’il repr´e-
sente l’est aussi. Il n’y a donc pas besoin d’un pr´edicat explicite de v´erification de type.

kind l termest type –> type .
type appst (l termest A–>B) –> (l termest A) –> (l termest B) .
type absst ( (l termest A)–>(l termest B) ) –> (l termest A–>B) .

type monöıde A –> (A–>A–>A) –> o .
monöıde N C:–

pi mn( (C N m) = m , (C m N) = m ) ,
pi m1n(pi m2n(pi m3n( (C m1 (C m2 m3)) = (C (C m1 m2) m3) ))) .

M Sṕecification d´un monöıde : (monoı̈de N C)si et seulement siN et C sont les oṕe-
rations d´un monöıde repŕesentables par des�-termes simplement typés.

MALI . Mémoire Adapt´ee aux Langages Ind´eterministes [Bekkers et al. 88].́Elément logi-
ciel [Ridoux 91] ou mat´eriel [Bekkers et al. 86] qui se comporte comme une m´emoire et
offre des services adapt´es aux langages de programmation logique. L’adaptation consiste `a
mémoriser des termes plutˆot que des mots, `a offrir un service de r´ecupération de m´emoire
automatique et `a prévoir les besoins du parcours d’un arbre de recherche en profondeur
d’abord avec retour-arri`ere. Le traitement simultan´e des deux derniers points est fonda-
mental car ils s’influencent mutuellement.

La possibilité de retour-arri`ere fait que la pr´esence d’un chemin de r´eférences depuis
une racine jusqu’`a un objet n’implique pas que cet objet est utile. Il faut en plus que le
chemin de r´eférences v´erifie certaines contraintes. Cette relation entre ce qui est connu
de la dynamique d’un syst`eme et la sp´ecification de ce qui est utile est appel´e la logique
d’utilit é. Le retour-arri`ere est aussi une forme rudimentaire mais importante (parce que
quasi gratuite) de r´ecupération de m´emoire. Cet effet doit cohabiter avec une gestion de
mémoire plus raffin´ee et plus pr´ecise.

MALI n’offre aucune structure de contrˆole. Tout le contrˆole està décrire dans le pro-
cesseur qui utilise MALI . C’est la garantie d’une flexibilit´e très importante. Les structures
de données offertes par MALI ont pu servirà implémenter, outre�Prolog, des variantes de
PrologII [Le Huitouze 88, Le Huitouze 90b], de LOGIN [Ridoux 89] et de l’unification des
expressions bool´eennes [Ridoux et Tonneau 90].

MATCH. (rel. imitation(96) et projection(111)) La procédure MATCH est la partie de la proc´e-
dure de�-unification qui produit les substitutions solutions. La multiplicit´e des solutions
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est gérée par la construction d’un arbre de recherche qui se trouve avoir une structure
compatible avec celui de�Prolog. Les mises en œuvre de�Prolog fusionnent donc les
deux arbres de recherche et contrˆolent la multiplicité des solutions par retour-arri`ere. Dans
Prolog/MALI (123), l’enchaı̂nement des op´erations est simplement r´edigé en�Prolog, de fa-
çonà ne pas dupliquer la programmation des point de choix et du retour-arri`ere.

La version de MATCH utilisée pour�Prolog (���-équivalence) est la suivante :

MATCH : (�� �)! (U ! �)
MATCH(< �x(F sp); �x($ tq) >) =
choisir
quand $ 2 C

alors[F  �up($ Eq)] ((règle d’imitation))
quand $ 2 C [ V et �((sp)i) = �1 ! : : : �m ! �(F sp); i 2 [1 p]

alors[F  �up((up)i Em)] ((règle de projection))

Chaque(Eq)k ou (Em)k dénote un(Hk up), oùHk est une inconnue nouvelle et d’un
type appropri´e.

Matrice . n.f. (! prénexe(109))

Métaprogrammation. n.f. (rel. représentations close(126), non-close(126) et par abstraction(126))
Domaine de programmation o`u les donn´ees sont elles-mˆemes des programmes. On dis-
tingue le métaprogramme, ´ecrit dans le m´etalangage, et le programme objet, ´ecrit dans le
langage objet. La notion n’a vraiment d’int´erêt que lorsque les deux langages sont proches
au point qu’on peut se demander si on peut en superposer des parties (voir section((La
métaprogrammation)) — page 20).

Métavariable. n.f. (rel. métaprogrammation(104)) Variable d’un métaprogramme dont le do-
maine de valeur est celui des structures objets. La relation entre m´etavariable etvariable
objet(140) est un des probl`emes de la m´etaprogrammation.

Miller , Dale (États-Unis, 1956).À la suite de recherches sur la d´emonstration auto-
matique en logique d’ordre sup´erieur Dale Miller propose avec Gopalan Nadathur
un nouveau langage de programmation logique,�Prolog, lui-même d’ordre sup´e-
rieur [Miller et Nadathur 86b, Nadathur 87]. Miller pr´esente ensuite diff´erents aspects de
ce langage comme la modularit´e [Miller 93], l’abstraction des donn´ees [Miller 89a], ou
l’unification de�Prolog [Miller 91d, Miller 92].

La théorie des preuves effectu´ees en�Prolog est celle despreuves uniformes(110)

pour la logique intuitionniste. Miller ´etend cette th´eorie à un fragment de la logique li-
néaire [Hodas et Miller 94], puis `a sa totalité [Miller 94].

Dale Miller est actuellement (1998) professeur `aPennsylvania State University.

Mode. n.m. (rel. réversibilit́e(128)) Attribution aux param`etres d’un pr´edicat de rˆoles d’en-
trées, de sorties, ou d’un rˆole mixte. Une caract´eristique de laprogrammation logique(111)

est de permettre d’´ecrire des pr´edicats réversibles. Cependant, tous les pr´edicats ne sont
pas réversibles, soit parce que la relation qu’ils impl´ementent ne s’inverse pas ais´ement
(par exemple, d´eriver/intégrer), soit parce qu’ils sont d´efinis en termes d’op´erations non-
logiques (par exemple, lire ou ´ecrire). De plus, la r´eversibilité a un coˆut que le programmeur
qui a l’intention de n’utiliser qu’une direction ne veut pas toujours payer.
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La notion de mode permet d’exprimer ladirectionnalit́e(souhaitée ou subie) des pr´edi-
cats. Le langage d’expression des modes est souvent fond´e sur la notation +-? pour d´e-
crire les arguments consid´erés fournis (+), les arguments consid´erés calculés (-) et les
arguments indiff´erents (((?))). Par exemple, les 3 usages du pr´edicatconc f décrits dans
l’article ((Réversibilit́e)) (128) sont décrits par les modes(concf + + -) , (concf + + +) , et
(concf - - +).

Selon les syst`emes, les modes peuvent faire l’objet de d´eclaration, de v´erification, ou
de synthèse. Un compilateur peut en tenir compte pour rendre le code produit plus efficace.

Module. n.m.Partie de programme consid´erée comme formant une entit´e cohérente. La notion
est très dépendante des langages. En programmation logique, un module est le plus souvent
une collection de clauses.

Miller propose d’interpr´eter l’implication dans les buts comme le chargement d’un mo-
dule pour la dur´ee d’un calcul [Miller 93] selon le sch´ema suivant :

résultat:– module=> But .
Ainsi au lieu d’une conjonction de clauses la pr´emisse d’une implication pourrait ˆetre
un nom de module. Au moment d’interpr´eter cette implication, le module serait lu et ses
clauses seraient ajout´ees au contexte de la preuve pour la dur´ee de la preuve de la cons´e-
quence de l’implication.

Avec l’avènement duWWW (World Wide Web), on pourrait remplacer le nom de module
par unURL (Universal Resource Locator) et le télécharger. Il faut noter qu’on donne ainsi
une capacit´e ((Internet)) à un langage de programmation logique sans en changer la logique.

Multiplicit é. n.f.Caractérise le nombre de solutions d’un but. On abstrait en g´enéral ce nombre
en quelques cat´egories : pas de solutions (but absurde), 0 ou 1 solution (but servant de
condition), exactement 1 solution, 0 ou plusieurs solutions, au moins une solution, multi-
plicité inconnue. Cette information est utile pour raisonner sur les programmes, pour les
transformer, et pour les compiler. On peut aussi fournir `a l’utilisateur un moyen d’expres-
sion de la multiplicité, et vérifier que la multiplicité déclarée par l’utilisateur est compatible
avec la multiplicité observ´ee par analyse du programme.

type normnég formule –> formule –> o .
norm nég (et F1 F2) (et G1 G2):– normnég F1 G1 , normnég F2 G2 .
norm nég (non (et F1 F2)) (ou G1 G2):– normnég (non F1) G1 , normnég (non F2) G2 .
. . .
norm nég (qqsoit F) (qqsoit G):– pi in( norm nég (F i) (G i) ) .
norm nég (existe F) (existe G):– pi in( norm nég (F i) (G i) ) .
norm nég (non (qqsoit F)) (existe G):– pi in( norm nég (non (F i)) (G i) ) .
norm nég (non (existe F)) (qqsoit G):– pi in( norm nég (non (F i)) (G i) ) .
. . .

N Sṕecification de la mise sousforme normale pour la n´egation(89) de formules de ni-
veau objet.

Négation. n.f. (! formules h́eréditaires de Harrop(91)) Le langage des formules de�Prolog
est une pr´esentation dissym´etrique (voir la section((Les formules h́eréditaires de Harrop))
— page 26) du langage o`u les connecteurs((et)) et ((implique)) (^ et)), et le quantificateur
((quel que soit)) (8), sont utilisés sans restriction et interpr´etés intuitionnistiquement. On
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peut se demander si il est possible d’introduire une forme de n´egation comme cela a ´eté
longuement ´etudié pour Prolog [Apt et Bol 94].

On peut bien sˆur adopter l’implémentation cavali`ere de la n´egation par l’échec qui est
aussi souvent adopt´ee en Prolog. Il s’agit d’utiliser le pr´edicat suivant :

type not o –> o .
not P :– P , ! , fail .
not P .
La sémantique de la n´egation par l’échec en relation avec la logique intuitionniste n’a

été que très peu ´etudiée [Bonner et McCarty 90, Giordano et Olivetti 92]. Il n’y a pour
l’instant aucun r´esultat aussi profond qu’en Prolog.

Une autre voie est de consid´erer la négation minimale [Momigliano 92]. Cette forme
de négation a l’avantage d’ˆetre définissable dans le langage des formules de Harrop.

type neg o –> o .
neg P:– P=> fail .
Il faut noter que la formule ni´ee apparaˆıt en position de pr´emisse d’une implication.

Elle doit doncêtre de la nature d’une clause : par exemple, ne pas ˆetre une disjonction ou
ne pas contenir certaines occurrences de quantifications existentielles.

La prouvabilité uniforme n’est pas compl`ete pour la logique minimale, mais on peut,
par une technique proche de celle de la double n´egation, transformer toute formule de
Harrop avec n´egation en une formule qui est prouvable uniform´ement si et seulement si
elle est un th´eorème de la logique minimale.

Négatif. adj. (ant.positif(109))
1) (! polarité(109))
2) Se dit d’unlitt éral(102) constitué d’uneformule atomique(90) niée.

Normalisation forte. n.f. Propriété d’un système de r´eécriture selon laquelle toute d´erivation
converge vers une forme normale.

Le �-calcul(74) n’a pas cette propri´eté. En effet, des�-termes n’ont pas de forme nor-
male : par exemple
 (107), car
 . 
 et c’est la seule r´eduction possible. D’autres en
ont une, mais sont aussi le point de d´epart de d´erivations qui ne convergent pas : par
exemple (K (98) I (95) 
), car(K I 
) . I en�-réduisant(125) le rédex(K I) en premier, mais
(K I 
) . (K I 
) . : : : en�-réduisant le r´edex de
 à chaque fois.

En revanche, le�-calcul simplement tyṕe(74) et tous ceux ducube de Barendregt(68) sont
fortement normalisables.
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type ouvrir l terme –> (list string) –> l terme –> o .
ouvrir (libre X Ferḿe) [X |Xs] Ouvert:– ! , ouvrir (Ferḿe (var X)) Xs Ouvert .
ouvrir Ouvert [] Ouvert .

O

Substitution dans un�-terme objet de constructeurs de variable libre,var, aux oc-
currences des variables libres désigńees comme telles par un((quantificateur)) de
variable libre, libre. C´est l´oṕeration inverse dequant(123), mais elle peut̂etre pro-
gramḿee beaucoup plus simplement en utilisant la�-réduction du ḿetalangage. Ce-
pendant, la programmation deouvrir est mono-directionnelle (mode(ouvrir + ? ?)),
alors que celle dequantest bi-directionnelle (modes(quant + + ?)et (quant ? ? +)).

o. Type des valeurs de v´erité. Dans les ´ecrits logiques classiques (par exemple,
Church [Church 40]), le typeo s’oppose au typei qui distingue les individus, les termes.
En �Prolog, le typei est remplac´e par des types d´efinis dans des biblioth`eques ou par
l’utilisateur. Ils fournissent une classification plus fine des individus.


. 
 = (�x(x x) �x(x x)).
Ce�-terme(132) contient un seul�-rédex(125) (lui-même) et se�-réduit(125) en lui même. Il

est l’archétype des�-termes sans forme normale.

Ordre supérieur. n.m.(ant.premier ordre(109)) Désigne une structure hi´erarchique o`u on peut
avoir à certains niveaux des quantifications qui ont pour domaine des objets de niveau
supérieur ouégal. Par exemple, une logique d’ordre sup´erieur pourra soit avoir des quan-
tifications dans les termes (�-abstraction(67)), soit avoir des formules quantifi´ees sur les
formules, soit avoir les deux. Un langage de programmation fonctionnel d’ordre sup´erieur
pourra avoir des fonctions de fonctions.

On voit que l’extension `a l’ordre supérieur d’une logique de premier ordre peut prendre
plusieurs voies.�Prolog met en œuvre la troisi`eme :�-abstraction dans les termes et quan-
tification sur les formules (voir par exemple les butsfaux(141) etvrai (141) ).

type plus ((A–>A)–>A–>A) –> ((A–>A)–>A–>A) –> ((A–>A)–>A–>A) –> o .
plus X Y snzn(X s (Y s z)) .

P Addition des entiers de Church.

Partage de repŕesentation. n.m.Désigne le fait de reconnaˆıtre que des objets d’origines dis-
tinctes sont ´equivalents, et de les faire partager une repr´esentation commune. C’est un
complément indispensable du ramasse-miette pour obtenir une gestion de m´emoire ef-
ficace. En�Prolog, le partage est crucial pour la�-réduction(125) et pourl´unification(138)

[Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 92a]. La�-réduction doit conserver les partages
des termes dupliqu´es et l’unification doit mettre en œuvre les partages qu’elle cause.

La réduction de graphe(125) permet naturellement de partager les repr´esentation et on
peut encore am´eliorer cet aspect en prenant en consid´eration la nature des termes qui
forment un�-rédex :combinateurs(78) ou�-rédex(125).

La logique de l’unification est de trouver une substitution qui rend deux termes ´egaux.
Celle de la recherche de la preuve est d’appliquer ces substitutions au fur et `a mesure o`u
elles sont calcul´ees. Cela a pour effet de rendre de plus en plus de termes ´egaux. Cela
n’est pas un argument de terminaison car il se cr´ee aussi toujours de nouveaux termes. Si
deux termes sont ´egaux, ils peuvent alors partager la mˆeme repr´esentation. Ce n’est pas fait
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dans les mises en œuvre standard de Prolog car cela complique un peu la repr´esentation,
mais cela est naturel en Prolog/MALI car la représentation des�-termes(132) contient na-
turellement les m´ecanismes n´ecessaires. L’effet est de substituer, r´eversiblement car toute
unification peut ˆetre annul´ee au retour-arri`ere, un des termes `a l’autre. Cela ´economise de
futures unifications car l’identit´e est plus facile `a tester que l’unifiabilit´e. Celaéconomise
aussi de la m´emoire, et donc le temps de la r´ecupérer.

Les termes d’un probl`eme d’unification doivent ˆetre en forme de tˆete expans´ee pour
pouvoir être compar´es. Après l’application des substitutions produites parimitation(96)

ou projection(111), le terme qui ´etait flexible, et peut ne plus l’ˆetre, n’est plus en forme
de tête expans´ee. Cependant, sa nouvelle forme normale de tˆete �-longue peut ˆetre dé-
duite aisément du terme original et de la substitution sans avoir recours `a la procédure de
�-réduction(125). Ce faisant, imitation et projections inventent une substitution, l’appliquent
au terme flexible, calculent sa nouvelle forme normale de tˆete�-longue et la substituent au
terme original.

Par exemple, le probl`eme d’unification< t1; t2 >, où t1 = �x(t3), t3 = (U (x S1)),
et t2 = �x(x S2), produit trois substitutions apr`es une application de la proc´edure
MATCH (103):

1. [U  �y(y)] (projection),

2. [t3  (x S1)] (forme normale de tˆete�-longue det1),

3. [t1  t2] (partage de repr´esentation).

On voit donc qu’en plus plus des substitutions solutions, beaucoup d’autres sont effectu´ees
pouréconomiser du temps d’unification et de�-réduction, et de la m´emoire.

Pertinent. adj. (rel. unificateur(139) et substitution(131)) (en anglais,relevant) Se dit d’un uni-
ficateur dont le domaine et le codomaine ne contiennent que des variables des termes
unifiés. Par exemple, ´etant donn´es deux termes(f X (s Y )) et (f A B), l’unificateur
� = [X  A; Y  (s Z); B  (s (s Z))] n’est pas pertinent (`a cause de la variableZ),
mais l’unificateur�0 = [A X;B  (s Y )] l’est.

Au premier ordre, et si un unificateur existe, on peut toujours le choisir pertinent, mais
à l’ordre supérieur ce n’est pas toujours possible (! imitation(96) etprojection(111)).

pi. synt.progr.Notation concr`ete du quantificateur universel,8, en�Prolog. C’est une r´eminis-
cence de la notation introduite par Charles S. Peirce vers 1880 [Peirce 60]. Peirce voyait
dans la quantification universelle une conjonction g´enéralisée (élément neutre :vrai ou 1)
et donc un produit,�.

Similairement, la notation concr`ete du quantificateur existentiel,9, estsigmapuisqu’on
peut y voir une disjonction g´enéralisée (élément neutre :fauxou 0) et donc une somme,�.

L’usage de � et � est aussi attest´e dans des ´ecrits plus modernes (par
exemple [Church 40, Horn 51]).

Pile de recherche. n.f.(syn.continuation d´́echec(81)) Structure de donn´ees associ´ee au parcours
d’un arbre de recherche en profondeur d’abord et avec retour arri`ere chronologique. On
y range la description des choix faits lors du parcours : situation lors du choix et clause
choisie. Plus pr´ecisément, on ne note pas explicitement la situation lors du choix, mais un
moyen d’y revenir `a partir de la situation o`u on décide un retour arri`ere.



109

DansProlog/MALI (123), la pile de recherche est compl`etement r´ealisée parMALI (103).
Il faut noter que dans cette r´ealisation, elle n’a de pile que la logique d’empilement et
dépilement.

Polarit é. n.f. Le connecteur d’implication introduit une notion de polarit´e. Si on donne un
signe, + ou -, `a une formule dont le connecteur principal est l’implication, la sous-formule
de droite (la conclusion) aura le mˆeme signe, alors que la sous-formule de gauche (l’hypo-
thèse) aura le signe oppos´e. La négation inverse aussi la polarit´e, mais elle est absente des
travaux présentés ici. Les autres connecteurs et quantificateurs conservent la polarit´e.

On peut coder en�-calcul simplement tyṕe(74) les polarités et l’opérateur d’inversion de
polarité.

PLUS = vnfnv
MOINS = vnfnf
INV = pnvnfn(p f v)
La flèche des types introduit la mˆeme notion de polarit´e. Cela constitue un des aspects

de lacorrespondance de Curry-Howard(83). La polarité dans les types est `a la base de la
notion detype inductif(136).

Portées de symboles et d´objets. n.f. Le mot ((portée)) résume les nouvelles capacit´es de
�Prolog. L’abstraction d´elimite la portée des variables dans les termes. Les quantifications
délimitent la portée des variables dans les formules. Enfin, les r`egles de d´eduction pour la
quantification universelle et l’implication dans les buts d´elimitent respectivement la port´ee
des constantes et des clauses dans les preuves.

Positif. adj. (ant.négatif(106))
1) (! polarité(109))
2) Se dit d’unlitt éral(102) constitué d’uneformule atomique(90).

Premier ordre. n.m.(ant.ordre suṕerieur(107)) Désigne une structure hi´erarchique o`u les seules
quantifications possibles `a un niveau de la hi´erarchie ont pour domaine des objets de niveau
inférieur. Par exemple, une logique du premier ordre comprend des termes sans quantifica-
tion au niveau le plus bas et des formules ´eventuellement quantifi´ees sur les termes, et un
langage de programmation fonctionnel de premier ordre comprend des termes sans quanti-
fication au niveau le plus bas et des fonctions de ces termes au-dessus.

Prolog(112) est un langage de premier ordre mˆeme s’il permet des constructions qui
semblent appartenir `a l’ordre supérieur. Par exemple, on peut passer en param`etre d’un
prédicat Prolog unbut(71), mais il faut bien voir que ce but doit plutˆot être consid´eré comme
un terme de premier ordre qui est interpr´eté comme un but. L’ordre sup´erieur de Prolog
permet seulement de ne pas ´ecrire l’interpréteur puisqu’il existe d´ejà.

Prémisse. n.f.
1) (! règle de d́eduction(126))
2) Partie d’une implication qui joue le rˆole de l’hypothèse.

Prénexe. adj. Se dit d’une formule o`u toutes les quantifications sont `a l’extérieur. La formule
sans les quantifications s’appelle la matrice.

S’emploie pour des formules logiques et aussi pour les types. Les types deML sont
des formulesprénexes(109) car la quantification des variables de type se fait `a l’extérieur des
types.
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Prescriptif . adj. (ant. descriptif(85)) Se dit d’un typageà la Church(76) des programmes
Prolog(112). Une discipline de typage est d´efinie a priori et on ne donne un sens qu’aux
programmes bien typ´es. On peut souhaiter que les types soient inf´erés pour libérer le pro-
grammeur d’une tˆache automatisable, ou au contraire qu’ils soient d´eclarés pour forcer
le programmeur `a écrire les sp´ecificationsélémentaires de l’application d´eveloppée. Dans
ce domaine, les propositions techniques consistent souvent en des adaptations `a la pro-
grammation logique de disciplines de typage invent´ees pour la programmation fonction-
nelle ou le�-calcul(74) [Mycroft et O’Keefe 84, Lakshman et Reddy 91, Hill et Topor 92,
Louvet et Ridoux 96].

Preuve constructive. n.f. Preuve suffisamment explicite pour contenir la description d’un
terme vérifiant la propriété prouvée. La preuve constructive d’une disjonction,A _ B, est
donnée par la preuve d’un de ses membres,A ouB, tandis que la preuve constructive d’une
existentielle,9x(E x) est donn´ee par une preuve de la formule o`u un terme remplace la
variable quantifi´ee,(E t).

L’exemple typique de preuve non-constructive est le suivant :
Soità prouver qu’il existe deux irrationnelsa et b, tels queab est rationnel.

Posonsa = b =
p
2. Siab =

p
2
p
2

est rationnel, la preuve est faite.

Sinon,
p
2
p
2

est irrationnel. Posonsa =
p
2
p
2

et b =
p
2.

Alorsab = (
p
2
p
2
)
p
2 =
p
2
p
2
p
2
=
p
2
2
= 2 est rationnel, la preuve est faite.

Cette démonstration ne montre pas comment construirea etb, tels queab est rationnel.
La programmation logique exploite la recherche d’une preuve constructive comme un

mécanisme de calcul. Dans ce cadre, les r´esultats sont les valeurs qu’il faut substituer aux
variables existentielles de la formule pour la prouver.

Preuve uniforme. n.f. Preuve ducalcul des śequents(74) qui est telle que les parties droites de
tous les s´equents conclusions d’une r`egle d’introduction `a gauche sont atomiques.

La prouvabilité uniforme n’est pas compl`ete pour la prouvabilit´e intuitionniste en g´e-
néral, mais elle l’est pour certains fragments syntaxiques. Par exemple, elle est compl`ete
pour le fragment des clauses de Horn.

Par exemple, soitP le programme form´e des clausesC1 : 8x[conc [] x x] et
C2 : 8e8x8y8z[(conc [ejx] y [ejz])( (conc x y z)], soitQ le but(conc [1] [2] [1; 2]), une
preuve uniforme deP ` Q est comme suit :

P ^ (conc [] [2] [2]) ` (conc [] [2] [2]) axiome

P ` (conc [] [2] [2])
P ^ (Q( (conc [] [2] [2])) ` Q )�

P ` Q 8�4
, C2

8�, C1

La règleétiquetée8�4 est un raccourci pour 4 applications de la r`egle8� dans laquelle
les variables universellement quantifi´eese, x, y etz sont remplac´ees par1, [], [2] et [2].

En fait, la complétude pour le fragment des clauses de Horn n’a qu’un int´erêt relatif
car prouvabilité classique et prouvabilit´e intuitionniste co¨ıncident pour ce fragment, et on
connaˆıt déjà des strat´egies dirigées par le but qui sont compl`etes pour ce fragment (par
exemple, laSLD-résolution). La prouvabilit´e uniforme est aussi compl`ete pour le fragment
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des formules h´eréditaires de Harrop. Cette fois-ci c’est important et cela va donner la s´e-
mantique op´erationnelle de�Prolog.

Par exemple, soitP le programme form´e des clauses
C1 : 8t18t28�8�[(type (app t1 t2) �)( (type t1 (�! �)) ^ (type t2 �)] et
C2 : 8e8�8�[(type (abs e) (�! �))( 8x[(type x �)) (type (e x) �)]],
soitQ le but(type (abs �x(x)) (i! i)), une preuve uniforme deP ` Q est comme suit :

P ^ (type c i) ` (type (�x(x) c) i) axiome

P ` (type c i)) (type(�x(x) c) i)

P ` 8x[(type x i)) (type (�x(x) x) i)]
8+

)+

P ^ (Q( 8x[(type x i)) (type (�x(x) x) i)]) ` Q )�

P ` Q 8�3
, C2

La règleétiquetée8�3 est un raccourci pour 3 applications de la r`egle8� dans laquelle
les variables universellement quantifi´eese, � et� sont remplac´ees par�x(x), i et i.

Préunificateur. n.m. (rel. unificateur(139)) Étant donn´ee une instance d’un probl`eme
d´unification(138), un préunificateur est unesubstitution(131) telle que si on l’applique `a l’ins-
tance de probl`eme d’unification, il en r´esulte une autre instance de probl`eme d’unification
constituée uniquement de pairesflexible-flexible(88).

Il existe un préunificateur si et seulement si il existe un unificateur. Dans le cas de
l’unification d’ordre sup´erieur, la différence est que les pr´eunificateurs sont plus faciles `a
énumérer que les unificateurs.

Programmation logique. n.f. La programmation logique est un paradigme de programma-
tion où les programmes sont des formules logiques et les ex´ecuter revient `a recher-
cher leur preuve. La mise en œuvre la plus populaire de ce paradigme estProlog(112),
qui est fondé sur le formalisme des clauses de Horn. Mˆeme si ce formalisme est cal-
culatoirement complet [Andr´eka et Németi 76, Tärnlund 77, Lloyd 88], on a souvent es-
sayé de l’augmenter afin de gagner en flexibilit´e et en expressivit´e. Un de ces essais est
�Prolog(114) [Miller et Nadathur 86b, Miller et al. 87].

On considère généralementColmerauer(78) et Kowalski comme les co-inventeurs du
paradigme [Cohen 88], le premier pour ˆetre l’inventeur du principe et avoir dirig´e l’implé-
mentation originale [Battani et Meloni 73], le second pour avoir ´etabli le rapport avec le
calcul des pr´edicats et les relations entre la s´emantique d´eclarative de Prolog et sa s´eman-
tique procédurale [Kowalski 74, Kowalski et Van Emden 76].

Projection. n.f.Une des op´erationsélémentaires dusemi-algorithme de Huet(94).
Étant donn´ee une paire< �x(F sp); �x(� tq) >, où F est une tˆete flexible(88) (une

variable logique) et� est une tˆete rigide(128) (pas une variable logique), pour chaque
0 � i � p tel que�((sp)i) = �1 ! : : : �m ! �(F sp), la règle de projection produit
[F  �up((up)i Em)]. Chaque(Em)k est une application(Hk up), où Hk est une va-
riable logique nouvelle et d’un type appropri´e.

Après application de la substitution, de la�-réduction(125) et de lasimplification(130), le
problème se ram`eneà résoudre les paires< �x(Hk sp); �x(tk) > pour chaquek.

Ici, et au contraire del´imitation(96), on tente de trouver un param`etre deF qui produirait
un�. Cependant,F et son param`etre ne peuvent pas ˆetre du même type. On va donc devoir
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((habiller)) le paramètre de mani`ere à obtenir un terme compatible avecF . Cela se fait
comme pour l’imitation. L’introduction desHk fait aussi qu’il n’est pas toujours possible
de trouver un unificateurpertinent(108).

Pour savoir tester la pr´econdition de la r`egle de projection, il faut et il suffit que les
variables logiques soient repr´esentées avec leur types, et que lestypes oublíes(137) soient ef-
fectivement pass´es en param`etre. C’est un point fondamental qui fait perdre de l’int´erêt aux
théorèmes de correction s´emantique qui permettent d’´eliminer complètement les types de
la représentation. On a plutˆot besoin de savoir quel est le minimum de types qu’il faut repr´e-
senter pour les propager correctement vers les variables logiques [Brisset et Ridoux 92b].

Prolog. Langage de programmation logique fond´e sur la logique desclauses de Horn(94). Une
norme ISO existe sous le nom de Standard Prolog (ISO/IEC 13211 [Deransart et al. 96]).

Un programme Prolog est fait declauses(78) (F�) et debuts(71) (F+) selon la syntaxe
logique suivante :

F� ::= A j A( F+ j 8x F� j F� ^ F�
F+ ::= A j F+ ^ F+

A ::= Formule atomique

Dans la syntaxe concr`ete les quantifications universelles sont implicites :

F� ::= A j A :–F+ : j F� F�
F+ ::= A j F+ ; F+

Règles de d´eduction :

P1 ` A
P1 ^ P2 ` A

P2 ` A
P1 ^ P2 ` A ^�

P ` B1 P ` B2
P ` B1 ^ B2

^+

P ^ C[x t] ` A
P ` A 8� si 8x C 2 P

où t est un terme arbitraire.

P ` B
P ` A )� siA( B 2 P

P ` A axiome siA 2 P

On pourrait craindre que la restriction aux clauses de Horn limite la puissance de cal-
cul, mais il n’en est rien [Andr´eka et Németi 76, Tärnlund 77]. Un r´esultat récent montre
qu’on peut restreindre encore les clauses de Horn sans perdre de puissance de cal-
cul [Devienne et al. 96].

Prolog typé (induction structurelle en). n.f. (rel. induction structurelle(96)) L’induction struc-
turelle en Prolog typ´e se formalise de la mani`ere suivante. Soit `a définir une relationR de
type� !  ! o par induction structurelle sur l’argument de type�. L’argument de type
 est appel´e le((résultat)) et il est notéOqqchose ouoqqchose. Aux constructeursc1, . . . , cn
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du type� sont associ´ees des relationsRc1 , . . . ,Rcn , telles que la relation `a définir,R, le
soit par des r`egles de la forme

R (ci t1 : : : tai) O (
R t�1 O�1 ^ : : : ^R t�ri O�ri

^ Rci t1 : : : tai O�1 : : : O�ri
O

où ai est l’arité deci, ri est le nombre d’arguments deci qui ont le type� et les�1, . . . ,�ri
sont leurs rangs.

Ces règles sont enti`erement d´eterminées par le type� (et ses constructeurs) et les re-
lationsRci . Une relation de type fix´e,� !  ! o, suppos´ee définissable par induction
structurelle sur�, est donc enti`erement d´eterminée par lesRci . Un programmeur peut les
composer((à la main)), mais on peut aussi imaginer de les calculer `a partir d’exemples. Le
squelette des r`egles peut ˆetre produit automatiquement d’apr`es le type (! itérateur(98)).

Des raffinements sont n´ecessaires pour augmenter la flexibilit´e du sch´ema, permettre
des définitions mutuellement r´ecursives et prendre en compte le polymorphisme, mais cette
définition suffità formaliser l’induction structurelle en programmation logique du premier
ordre.

Par exemple, ´etant donn´e le type deslistes(101) homogènes, la relation qui associe une
liste à sa longueur est d´efinie par

Rnil = �o(o = zéro)
Rcons = �t1�t2�o2�o(o = (succo2))

En notation�Prolog, ces deux relations plus le typelist déterminent le pr´edicat
longueur nil O:– O = źero .
longueur (cons T1 T2) O:– longueur T2 O2 , O = (succ O2) .

qui peutêtre simplifié pour produire le pr´edicat attendu.
De la même façon, le renversement na¨ıf de liste est d´efini par les relations

Rnil = �o(o = nil)
Rcons = �t1�t2�o2�o(appendo2 (const1 nil) o)

et le renversement non-na¨ıf est défini par les relations

Rnil = �o(9Acc9Res[ o = (paireAcc Res) ^Res = Acc ])
= �o(9Res[ o = (paireRes Res) ])

Rcons = �t1�t2�o2�o(9Acc29Res29Acc9Res[
o2 = (paireAcc2 Res2) ^ o = (paireAcc Res) ^
Res2 = Res ^ Acc2 = (const1 Acc) ])

= �t1�t2�o2�o(9Acc9Res[
o2 = (paire(const1 Acc) Res) ^ o = (paireAcc Res) ])

Il a fallu ((empaqueter)) dans unepaire le résultat proprement dit de l’inversion de liste
et l’accumulateur. On utilise aussi d’une mani`ere critique la sp´ecificité de la programma-
tion logique que constituent les variables existentielles. Les deux derni`eres relations d´eter-
minent le prédicat

nrev nil O:– sigma Resn(O = (paire Res Res)) .
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nrev (cons T1 T2) O:–
nrev T2 O2 ,
sigma Accn(sigma Resn( O2 = (paire (cons T1 Acc) Res) , O = (paire Acc Res) )) .

qui se simplifie en
nrev nil (paire Res Res) .
nrev (cons T1 T2) (paire Acc Res):– nrev T2 (paire (cons T1 Acc) Res) .
Au premier ordre tout se passe comme si le calcul consistait dans le remplacement

des occurrences de constructeurs du type consid´eré par des op´erateurs d´efinis par les re-
lationsRci , et cela suffit pour associer une valeur `a tous les sous-termes qui ont le type
considéré.

�Prolog. (! historique de�Prolog(116)) La définition de�Prolog peut ˆetre sch´ematisée par
l’ équation suivante :

�Prolog= Prolog+ �-termes+ types simples+ =��� + 8+ +)+

Le domaine de calcul de�Prolog est celui des termes du�-calcul simplement tyṕe(74).
Les notations8+ et)+ indiquent que les connecteurs8 et) sont admis dans les buts.
Ils s’ajoutentà la conjonction des buts de Prolog :^+ (notée((,))). Les connecteurs admis
à construire des clauses sont les mˆemes qu’en Prolog :8� et^�, dont les occurrences les
plus externes sont implicites, et)�, qui est explicite (not´e :–).

Syntaxe logique :

F� ::= A j A ( F+ j 8x F� j F� ^ F�
F+ ::= A j F+ ^ F+ j F+ _ F+ j F� ) F+ j 8x F+ j 9x F+

A ::= Formules atomiques

Syntaxe concr`ete approch´ee (les quantifications universelles les plus externes deF�
sont implicites) :

F� ::= A j A :–F+ : j F� F�
F+ ::= A j F+ ; F+ j F+ ; F+ j F� => F+ j pi xnF+ j sigmaxnF+

Règles de d´eduction sp´ecifiques :

P ` B1
P ` B1 _B2

P ` B2
P ` B1 _ B2

_+

P ^ C ` B
P ` C ) B

)+

P ` B[x c]
P ` 8x B 8+

où c n’apparaˆıt libre ni dansP ni dansB.

P ` B[x t]
P ` 9x B 9+

où t est un terme arbitraire.

Cette extension du langage des termes et de celui des formules de Prolog conserve des
propriétés logiques et calculatoires int´eressantes [Miller et Nadathur 86b, Miller et al. 87]
(! preuve uniforme(110)).
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�Prolog (difficult és de). n.f. La programmation en�Prolog recèle quelques pi`eges dont nous
listons ici quelques uns des plus sp´ecifiques.

xnE : L’expressionxnEne désigne pas une�-expression dont on ne sait rien si ce n’est qu’elle
lie une variablex. Elle désigne une�-expression dont on sait que la variable qu’elle lie n’est
pas utilisée dans le corps. Ce pi`ege n’est pas une construction acad´emique. Les d´ebutants
tombent dedans, et il existe un livre consacr´e aux techniques de programmation logique
appliquées au traitement de la langue naturelle qui contient syst´ematiquement l’erreur lors-
qu’il est question de�Prolog [Citation omise intentionnellement].

Comme tous les calculs se font modulo la�-équivalence(86), tenter de d´eterminer le nom
d’une variable liée n’a pas de sens, et tenter de capturer le corps d’une abstraction o`u une
�-variable serait libre n’en a pas non plus.

(A B) : L’expression(A B)ne permet pas de discriminer les termes form´es par une application,
et encore moins de capturer les deux membres de l’application.

Comme tous les calculs se font modulo la�-équivalence(86), tenter de d´eterminer la
formation syntaxique d’un terme n’a pas de sens. Par exemple,(A B) est unifiable (mo-
dulo les types) avec72, xnx et (f 1), et dans ce dernier cas les substitutions solutions
[A xnx; B  (f 1)], [A fn(f 1); B  f] et [A f; B  1] sontégalement correctes.
Les débutants tombent fr´equemment dans ce pi`ege. Si on connaˆıt la liste des constantes
fonctionnelles qui sont utilis´ees, on peut s´electionner la solution recherch´ee en pr´ecisant
queA est dans cette liste. Sinon, il faut avoir recours `a une notation des termes plus expli-
cite (! l terme(102)).

Cette remarque se g´enéraliseà toute tentative de discriminer des termes par des pro-
priétés qui ne sont pas stables par�-réduction(125). Autre exemple, la propri´eté d’être une
composition de fonctions est significative au niveau objet pour manipuler symboliquement
des fonctions, mais elle n’est pas stable par�-réduction ; on doit donc la repr´esenter de
manière explicite.

r a b. r b a. q:– pi xn(pi yn(r x y => r y x)) : Vu le sous-ensemble de formules et le frag-
ment de logique consid´erés en�Prolog, l’interprétation de la quantification universelle est
intentionnelle(97). Le but(pi xn(pi yn(r x y=> r y x))) échoue donc car il ne peut r´eussir que
dans une logiqueextensionnelle(87).

Des opérateurs extensionnels existent enProlog/MALI (123) sous la forme des pr´edicats
prédéfinissetofetfindall.

pi xn(sigma Yn(...)): On a parfois besoin d’un nombre (que l’on croit) ind´eterminé de
quantifications universelles suivies d’une quantification existentielle. L’exemple typique
est celui du calcul de la clˆoture universelle d’une formule lue. Ce nombre d´epend en g´e-
néral d’une structure de donn´ees. On peut la parcourir pour connaˆıtre ce nombre et ou-
vrir le bon nombre de quantifications dans une r´ecursion. On peut aussi se souvenir que
8Xn[F Xn] � 8X [F (X 1) : : : (X n)] et n’ouvrir qu’une quantification universelle,
mais consommer des num´eros de variables que l’on g`ereà l’aide de param`etres suppl´e-
mentaires :(pi xsn(But xs 1 N)). Cette méthode suppose que toutes les variables dex ont le
même type.

sigmaxn(pi Yn(...)): On a parfois besoin d’un nombre (que l’on croit encore) ind´eterminé de
quantifications existentielles suivies d’une quantification universelle. Ce nombre d´epend en
général d’une structure de donn´ees. On peut la parcourir pour connaˆıtre ce nombre et ouvrir
le bon nombre de quantifications dans une r´ecursion. On peut aussi quantifier existentiel-
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lement une liste non-d´eterminée de variables :(sigma Xsn(But Xs [])). Leur appartenance
à la listeXsgarantit aux variables cr´eées progressivement d’appartenir au bon contexte de
quantification. On peut rendre la gestion de la liste de variables presque transparente en
utilisant lesDCG (84) : sigmavar But ––> ‘ [X] & (But X) . Cette méthode suppose aussi que
toutes les variables dex ont le même type. Si elles n’ont pas toutes le mˆeme type, mais
que les types qu’elles ont sont connus `a l’avance, on peut encore utiliser cette technique en
((emballant)) chaqueX dans la liste par un constructeur qui indique son type.

�Prolog (extensionnalit́e en). n.f. (rel. extensionnel(87) et extensionnalit́e fonctionnelle(87))
�Prolog intègre l’axiome de�-équivalence(87), qui satisfait le principe d’extensionnalit´e
fonctionnelle pour le�-calcul(74) pur, et une interpr´etationintentionnelle(97) de la quantifi-
cation universelle.

Il ne faut pas y voir de contradiction, car le domaine de calcul de�Prolog n’est pas celui
du�-calcul pur, mais celui du�-calcul simplement tyṕe(74), pour lequel la�-équivalence ne
satisfait pas compl`etement le principe d’extensionnalit´e fonctionnelle. Donc,�Prolog est
une logique essentiellement intentionnelle, que ce soit au niveau des quantifications et de
la déduction, ou au niveau des�-termes et de la�-équivalence.

�Prolog (formules de). n.f.Ce sont des notations deformules h́eréditaires de Harrop(91). Dans
les programmes, les connecteurs(�, ^+ et_+ sont notés:– , ((,)) et ((;)) comme en Prolog.
Les connecteurs)+, 8+, 9+, propres `a �Prolog, sont not´es=> , pi (108) et sigma(129). Les
connecteurs_+ et 9+ peuventêtre consid´erés comme d´erivés des autres. Nous les men-
tionnons pourtant dans la syntaxe car ils permettent d’all´eger l’écriture des programmes.
La nouveaut´e de�Prolog par rapport `a Prolog est dans le langage desbuts(71) : ils peuvent
contenir des quantifications explicites, universelles et existentielles, et des implications.

En Prolog, une variable libre dans une clause est consid´erée quantifiée universellement
au niveau de la clause. Une des nouveaut´es de�Prolog est qu’une clause peut apparaˆıtre
imbriquée dans une autre. Une variable peut donc ˆetre libre dans plusieurs clauses `a la
fois. En fait, la règle de reconstruction des quantifications de�Prolog est une extension
de celle de Prolog : une variable libre est consid´erée quantifiée universellement au niveau
de la clause de plus grande port´ee (c’est-à-dire la plus englobante). Par ailleurs, on peut
lier explicitement une variable dans une clause imbriqu´ee en utilisant une quantification
universelle explicite au niveau de cette clause. On appelle ces variables et toutes celles qui
sont introduites par une quantification existentielle dans un but lesvariables logiques(140) ou
les inconnues(96) de�Prolog.

�Prolog (historique de). n.m.Le développement des diff´erentes facettes de�Prolog ne s’est
pas fait d’un seul coup. Au contraire, il s’est fait progressivement avec des motivations par-
ticulières qui n’apparaissent pas imm´ediatement quand on consid`ere�Prologa posteriori.

Le premier objectif de Dale Miller a ´eté de concevoir une logique d’ordre sup´erieur
qui soit récursivement axiomatisable [Miller 83]. Il d´efinit pour cela une variante de la
théorie des types simples deChurch(76) [Church 40]. Cette logique a un fragment((à la
Horn)) qui constitue le premier syst`eme�Prolog [Miller et Nadathur 86b, Nadathur 87].
Ce développement se fait dans une logique typ´ee (évidemment) dans laquelle desvariables
de type(140) sont utilisées pour introduire une forme de polymorphisme.

Son second objectif a ´eté de formaliser logiquement la notion de module et d’importa-
tion. Miller observe quel´implication intuitionniste(96) joue très bien ce rˆole, et il l’ajoute
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à Prolog [Miller 86, Miller 89c]. Il observe aussi que l’implication seule ne permet pas de
formaliser la possibilit´e de cacher de l’information qu’ont souvent les modules (! types
abstraits(135)). Miller montre que les quantificationsessentiellement universelles(124) peuvent
jouer ce rôle [Miller 89a, Miller 93]. Ces d´eveloppements autour de la modularit´e se font
dans une logique de premier ordre et non-typ´ee.

L’ étape suivante est de reconnaˆıtre que la combinaison particuli`ere d’implications et
de quantifications qui est utilis´ee correspond au fragment h´eréditaire des formules de Har-
rop [Miller et al. 87, Miller et al. 91] (! formules h́eréditaires de Harrop(91)). Les déve-
lopement th´eoriques se font dans une logique typ´ee sans polymorphisme, mais le poly-
morphisme est ajout´e dans la pr´esentation concr`ete du langage. Miller et ses coll`egues ob-
servent que les applications de�Prolog dépassent largement la seule expression de la modu-
larité: traitement de la langue naturelle [Miller et Nadathur 86a, Pareschi et Miller 90], ma-
nipulation de programmes et de formules [Miller et Nadathur 87], et de leur syntaxe et leur
sémantique [Miller 91a, Hannan et Miller 92], et la d´emonstration automatique [Felty 87,
Felty et Miller 88, Felty et Miller 90, Felty 93]. De nombreuses autres applications ont ´eté
développées apr`es celles de ces pr´ecurseurs (voir la section((Applications)) — page 49).

L´unification d´ordre suṕerieur(139) est un probl`emesemi-d́ecidable(129) et infinitaire(139),
et même si lesemi-algorithme de Huet(94) se révèle praticable, une difficult´e théorique
subsiste. Miller propose de la r´esoudre en substituant aux�-termes simplement typés(133)

un fragment d’entre eux pour lequel l’unification est un probl`eme décidable et uni-
taire [Miller 89b, Miller 91b] (! L� (99)). Miller montre aussi que le probl`eme d’unification
de�Prolog peut ˆetre codé en un programme L� et que tout programme�Prolog peut ˆetre
transformé en un programme de ce fragment [Miller 91d].

La première implémentation de�Prolog date de 1987, mais n’est pas compl`ete et ab-
solument pas efficace (! LP.27(102)). Elle n’implémente pas tout le language, en particu-
lier pas les implications dans les buts. La premi`ere implémentation compl`ete date de 1991
(! eLP (86)). C’est un interpr´eteurécrit en Common Lisp. Cette impl´ementation est suivie de
près par le premier compilateur de�Prolog (! Prolog/MALI (123)). C’est la premi`ere implé-
mentation efficace en temps et en m´emoire. En 1996, un nouvel interpr´eteur (! Terzo(133))
est diffusé. Il résulte du portage de l’interpr´eteur eLP en StandardML, et n’est pas plus
efficace que l’original.

Le typage, et en particulier le polymorphisme, est une dimension mal sp´ecifiée des pre-
miers développements de�Prolog. Les disciplines de typage varient et sont essentiellement
monomorphes, alors que le language concret et polymorphe. En 1992, Nadathur et Pfen-
ning [Nadathur et Pfenning 92] propose une discipline de type qui est incompatible avec la
condition de t̂ete(79). Le système Prolog/MALI de Brisset et Ridoux, dont la premi`ere dif-
fusion date de 1991, impl´emente la condition de tˆete. En 1996, Louvet et Ridoux propose
une discipline fond´ee sur les types de deuxi`eme ordre (voir la section((Typage polymorphe
paraḿetrique)) — page 57).

�Prolog (induction structurelle en). n.f. (rel. induction structurelle(96)) Voir d’abord induc-
tion structurelle en Prolog tyṕe(112). L’induction structurelle en�Prolog est un peu plus
compliquée qu’au premier ordre car un sous-terme d’un type donn´e n’est pas n´ecessaire-
ment construit `a l’aide des constructeurs de ce type : il peut ˆetre construit `a l’aide d’une
�-variable(140). Cela ne pose pas de probl`eme si les occurrences de�-variables ne sont pas
du type de l’argument de l’induction structurelle, et c’est pr´ecisément ce qui est assur´e
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quand un type estinductif(136).
Dans ce cas, la relation `a définir sur un type inductif l’est par des r`egles de la forme

R (ci t1 : : : tai) O (bR t�1 O�1 ^ : : : ^ bR t�ri O�ri
^ Rci t1 : : : tai O�1 : : : O�ri

O

où ai est l’arité deci, ri est le nombre d’arguments deci qui sont de type� ou : : :! �, les
�1, . . . ,�ri sont leurs rangs,bR t�i O�i estR t�i O�i si �(t�i ) = � et8x[R (t�i x) (O�i x

0) ]
sinon, où lesx correspondent en nombre et en type aux arguments attendus part�i et
lesx0 constituent un sous-ensemble desx correspondant au type du second param`etre (le
((résultat))) de la relation `a définir.

Par exemple, ´etant donn´e le type desformules(90) du calcul des pr´edicats du premier
ordre, la relation qui associe `a une formule sa n´egation est d´efinie par

Ret = �t1�t2�o1�o2�o(o = (ouo1 o2))
Rnon = �t1�o1�o(o = t1)
: : :
Rqqsoit = �t1�o1�o(o = (existeo1))
: : :
Rp = �t1�t2�o(o = (non(p t1 t2)))

On voit ici (Rnon) l’int érêt de passer `a la relationRci l’image par la relation `a défi-
nir des arguments du constructeur, et les arguments eux-mˆemes. Cela ´evite des difficultés
dont l’exemple type est que le calcul ducar d’une liste est beaucoup plus facile `a réaliser
inductivement que le calcul ducdr [Pierce et al. 89].

Pour un langage de programmation fonctionnel, il est difficile de concevoir une induc-
tion structurelle sur des types non-inductifs. Cependant, l’implication de�Prolog permet
de les traiter.

Quand un type n’est pas inductif, il peut y avoir des sous-termes arguments qui ont le
type consid´eré, mais ne sont pas construits `a l’aide d’un des constructeurs du type. Les
variables universelles introduites dans lesbR t�i O�i doivent alors ˆetre consid´erées comme
des constructeurs du type consid´eré qui sont introduits((à la volée)) par la quantification
universelle, au lieu de l’ˆetre par une d´eclaration. Chaque occurrencenégative(106) de� dans
un des arguments d’un de ses constructeurs est donc consid´erée comme une famille de
constructeurs de�. On lui associe donc une relation qui comporte tous les param`etres
desRci plus un autre qui permet de capturer le contexte de la cr´eation d’un constructeur
d’une famille. Le contexte est aussi pass´eà la relation associ´ee au constructeur qui introduit
l’occurrence n´egative. Le sch´ema général devient alors

R (ci t1 : : : tai) O (bR C t�1 O�1 ^ : : : ^ bR C t�ri O�ri
^ Rci C t1 : : : tai O�1 : : : O�ri

O

où ai est l’arité deci, ri est le nombre d’arguments deci qui sont de type� ou : : : ! �,
les �1, . . . , �ri sont leurs rangs etbR C t�i O�i est soitR t�i O�i si �(t�i ) = �, soit
8x[ R (t�i x) (O�i x

0) ] si � n’a pas d’occurrence n´egative, ou

8x[ 8o�1 [ R x�1 o�1 ( Sci;�1 C x�1o�1 ]
) : : :
) 8o�ni [ R x�ni o�ni ( Sci;�ni C x�ni o�ni ]) R (t�i x) (O�i x

0) ]
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sinon, où ni est le nombre d’occurrences n´egatives, les�1, . . . ,�ni sont leurs rangs,x dé-
notex�1 , . . .x�ni etx0 dénote un sous-ensemble dex�1 , . . .x�ni .

Par exemple, ´etant donn´e le typel terme(102) des�-termes purs de niveau objet, la rela-
tion de bon typage est d´efinie par

Rapp = �t1�t2�o1�o2�o(o1 = (flècheo2 o))
Rabs = �c�t1�o1�o(o = (flèchec o1))
Sabs;1 = �c�x�o(o = c)

qui détermine le pr´edicat
r (app T1 t2) O:– r T1 O1 , r T2 O2 , O1 = (fl̀eche O2 O) .
r (abs T1) O:–

pi xn( pi Oxn( r x Ox :– Ox = C )=> r (T1 x) O1 ) ,
O = (flèche C O1) .

qui se simplifie en le pr´edicatbien typé(138).
De la même façon, la relation entre un�-terme et l’arbre dede Bruijn(85) qui lui corres-

pond est d´efinie par

Rapp = �t1�t2�o1�o2�o(9Arb19Prof19Arb29Prof29Arb9Prof [
o1 = (paireArb1 Prof1) ^ o2 = (paireArb2 Prof2) ^
o = (paireArb Prof) ^
Arb = (appdbArb1 Arb2) ^ Prof = Prof1 = Prof2])

= �t1�t2�o1�o2�o(9Arb19Arb29Prof [
o1 = (paireArb1 Prof) ^ o2 = (paireArb2 Prof) ^
o = (paire(appdbArb1 Arb2) Prof) ])

Rabs = �c�t1�o1�o(9Arb19Prof19Arb9Prof [
o1 = (paireArb1 Prof1) ^ o = (paireArb Prof) ^
Prof1 = (succProf) ^ Arb = (absdbArb1) ^ c = Prof ])

= �c�t1�o1�o(9Arb1[
o1 = (paireArb1 (succc)) ^ o = (paire(absdbArb1) c) ])

Sabs;1 = �c�x�o(9Prof9Profx [
o = (paire(var dbProfx) Prof) ^ plusc Profx Prof ])

Il a fallu ((empaqueter)) dans unepaire le résultat proprement dit et un param`etre qui
indique la profondeur courante (le nombre de�-abstractions travers´ees, voirRabs). C’est
ce param`etre qui permet de calculer la distance qui s´epare une occurrence de variable de la
�-abstraction qui la lie (Sabs;1). Ces relations d´eterminent le pr´edicat

de bruijn (app T1 T2) O:–
de bruijn T1 O1 , debruijn T2 O2 ,
sigma Arb1n(sigma Arb2n(sigma Profn(

O1 = (paire Arb1 Prof) , O2 = (paire Arb2 Prof) ,
O = (paire (appdb Arb1 Arb2) Prof) ))) .

de bruijn (abs T1) O:–
pi xn(

pi Oxn( de bruijn x Ox:–
sigma Profn(sigma Profxn(
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Ox = (paire (var db Profx) Prof) , plus C Profx Prof )) )
=> de bruijn (T1 x) O1 ) ,

sigma Arb1n( O1 = (paire Arb1 (succ C)) , O = (paire (absdb Arb1) C) ) .
qui se simplifie en

de bruijn (app T1 T2) (appdb Arb1 Arb2) Prof:–
de bruijn T1 Arb1 Prof , debruijn T2 Arb2 Prof .

de bruijn (abs T1) (absdb Arb1) C:–
pi xn( pi Profn(pi Profxn( de bruijn x (var db Profx) Prof:– plus C Profx Prof ))

=> de bruijn (T1 x) Arb1 (succ C) ) .
en rempla¸cant l’argument paire par deux arguments.

�Prolog (méta-interpr éteur complet pour). n.m.(rel. vanilla interpreter(140)) On peut enrichir
le méta-interpréteur de base pour�Prolog en lui ajoutant des param`etres de contrˆole de la
profondeur de la preuve, afin qu’il termine toujours.

% bd i : Bounded Depth Interpreter
type bdi o –> int –> int –> int –> o .
bd i ProfMax ProfMax:– ! ,

fail .
bd i true ProfAv ProfAv ProfMax:– ! .
bd i (B1 , B2) ProfAv ProfAp ProfMax:– ! ,

bd i B1 ProfAv ProfInt ProfMax ,
bd i B2 ProfInt ProfAp ProfMax . %̂ +

bd i (sigma B) ProfAv ProfAp ProfMax:– ! ,
bd i (B ) ProfAv ProfAp ProfMax . %9+

bd i (pi B) ProfAv ProfAp ProfMax:– ! ,
pi cn( bd i (B c) ProfAv ProfAp ProfMax ) . %8+

bd i (H => B) ProfAv ProfAp ProfMax:– ! ,
( pi Bn(pi Cn( clause B C:– instance B H C ))
=> bd i B ProfAv ProfAp ProfMax ) . %)+

% (! prédicatinstance(140))
bd i B ProfAv ProfAp ProfMax:–

clause B C , bdi C (ProfAv+1) ProfAp ProfMax . %)� et8�
Ce méta-interpréteur explore l’arbre de recherche des preuves uniformes jusqu’`a une

profondeur donn´ee,ProfMax; il est donc incomplet. Un contrˆoleur doit le lancer successi-
vement jusqu’`a des profondeurs limites croissantes pour obtenir un m´eta-interpréteur com-
plet.

% ibd i : Iterative Bounded Depth Interpreter
type ibdi o –> int –> int –> o .
ibd i But ProfMax ProfMaxAv:–

bd i But (0+1) ProfAtteinte ProfMax , ProfAtteinte>= ProfMaxAv .
ibd i But ProfMax :– ibd i (ProfMax+1) ProfMax .
Le rôle du param`etreProfMaxAvet du testProfAtteinte>= ProfMaxAvest de filtrer les

solutions produites `a des profondeurs d´ejà explorées. Ce contrˆoleur peutêtre lancé de la
façon suivante :

type prouve o –> o .
prouve But:– ibd i But (0+1) 0 .
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�Prolog (reconstruction pragmatique de). n.f.[Belleannée et al. 95, Ridoux 95] Justification
de la présence en�Prolog de tous ses nouveaux dispositifs. La reconstruction montre que si
le premier pas est l’introduction de la syntaxe des�-termes et de la��-équivalence en Pro-
log, une analyse plus d´etaillée inviteà ajouter tous les autres dispositifs. Le sch´ema suivant
résume les relations de n´ecessit´e entre les diff´erentes composantes propres de�Prolog. Les
flèches se lisent((a besoin de)).

-termes    -équivalenceet

∀ +

=>   +

UnificationAbstraction

types

λ αβ

Induction structurelle
η Conservation       -équivalence

Une première consid´eration est que pour maintenir la faisabilit´e de l’unification il faut
restreindre le domaine des�-termes ; le typage en est un moyen. Une seconde consid´era-
tion est que pour permettre d’´enoncer des relations entre les abstractions des�-termes et
leur corps, il faut aussi introduire la�-équivalence et permettre des quantifications univer-
selles dans les buts. Enfin, on doit introduire l’implication dans les buts pour faire cohabiter
programmation par induction structurelle et quantification universelle.

�Prolog (śemantique de). n.f. On utilise habituellement la th´eorie de la d´emonstration pour
donner la s´emantique de�Prolog [Miller et al. 91] au lieu de la th´eorie des mod`eles comme
pour Prolog [Lloyd 88]. Cela ne signifie pas qu’il n’y a pas de th´eorie des mod`eles pour ces
formules. Seulement, elle ne d´esigne pas un mod`ele préférentiel aussi simple que le plus
petit modèle de Herbrand pour les clauses de Horn. Le r´esultat principal est qu’une classe
de démonstrations dirig´ees par le but, celle despreuves uniformes(110), est compl`ete par
rapportà la prouvabilité intuitionniste pour les formules h´eréditaires de Harrop. Autrement
dit, toutes les formules h´eréditaires de Harrop qui sont des th´eorèmes intuitionnistes ont
une preuve uniforme. Ou encore, ne consid´erer que des preuves uniformes ´elimine des
preuves, mais pas de th´eorèmes intuitionnistes parmi les formules h´eréditaires de Harrop.

Les règles de d´eduction des connecteurs9+, 8+ et)+ sont les suivantes :

P ` B[x t]
P ` 9xB 9+ (c’est-à-diresigma) t est un�-terme simplement typ´e.

P ` B[x c]
P ` 8xB 8+ (c’est-à-direpi) c n’est libre ni dansP ni dansB.

P ;C ` B
P ` C ) B

)+ (c’est-à-dire=>)

Ce sont des r`egles d’introduction `a droite ; leur connecteur d’int´erêt està droite du
séquent conclusion (c’est-`a-dire dans le but).

La sémantique op´erationnelle des mˆemes connecteurs est la suivante :

– Pour prouver un but9v[B], il faut prouver le butB[v  V ], où V est une nouvelle
variable logique ayant le type dev. La variableV prendra une valeurt par unification.
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Contrairement `a la règle de d´eduction qui sugg`ere d’inventer un�-terme t qui
convient, la règle opérationnelle reporte l’invention det à la résolution ultérieure
de problèmes d’unification. Cela permet une invention det paresseuse et guid´ee par
le besoin, mais cela a aussi la cons´equence que l’ordre d’invention des termes n’est
plus celui du d´eveloppement de l’arbre de preuve partant de la racine vers les feuilles.

– Pour prouver un but8v[B], il faut prouver le butB[v  c], où c est une nouvelle
constante ayant le type dev, sans quec n’entre dans les valeurs de liaison de variables
logiques plus anciennes.

La règle de d´eduction sp´ecifie quec n’est libre ni dans le but ni dans le programme.
Avec la règle opérationnelle pour9+, il devient impossible de v´erifier cette condition
au moment de l’utilisation de la r`egle pour8+. En effet, ni le but ni le programme
ne sont compl`etement d´eterminés. Il faut donc transformer la condition surc en une
contrainte sur les variables logiques qui apparaissent dans le but et le programme:
on ne doit pas leur substituer de valeurs de liaison qui contiennentc. C’est donc
l’unification qui doit s’acquitter de cette v´erification (! test d´occurrence(133)).

– Pour prouver un butC ) B, il faut prouver le butB dans le programme augment´e
de la clauseC. La clauseC ne reste dans le programme que pour la dur´ee de la
preuve deB. Elle est supprim´ee dès que la preuve est termin´ee.

�Prolog (termes de). n.m.Les termes de�Prolog sont des�-termes simplement typés(133). Les
identificateurs de constante,Ct, sont déclarés en utilisant la directivetype. Par exemple, le
programmeconccontient les d´eclarations suivantes :

type nil (list T) . %8T [nil 2 C(list T )]
type ’.’ T –> (list T) –> (list T) . %8T [’.’ 2 C

T!(list T )!(list T )]
type conc (list T) –> (list T) –> (list T) –> o .

% 8T [conc2 C(list T )!(list T )!(list T )!o]
La déclaration denil montre qu’il s’agit d’une constante non-fonctionnelle. La d´ecla-

ration de((.)) montre qu’il s’agit d’une fonction `a deux arguments. Ces deux constantes
permettent de construire des listes polymorpheshomog̀enes(101): listes polymorphes dont
tous leséléments ont le mˆeme type. Enfin, le type r´esultat deconc, o, montre queconcest
un symbole pr´edicatif.

�Prolog (type de). n.m. Les types de�Prolog sont destypes simples(138) augment´es de
variables(140) afin d’introduire du polymorphisme dans le syst`eme. On suppose que leK0

de la définition des types simples contient toujours la constanteo pour le type des proposi-
tions. Les identificateurs de constructeur de types,Ki, sont déclarés en utilisant la directive
kind: par exemple,

kind o type . % o2 K0

kind list type –> type . % list2 K1

La déclaration delist montre qu’il s’agit d’un constructeur de type qui doit ˆetre appliqu´e
à un type pour former un autre type. Ces deux d´eclarations sont standard dans un syst`eme
�Prolog concret.

�2Prolog. (! type paraḿetrique(137))
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Prolog/MALI . Le système Prolog/MALI 17 est l’implémentation de�Prolog réaliséeà l´IRISA

par Pascal Brisset et Olivier Ridoux [Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 92a]. Il est
distribué sous licenceFSF(Free Software Foundation).

Le système Prolog/MALI est construit autour d’un compilateur de�Prolog vers C. Il
implémente tout�Prolog et permet la connexion avec C : appel de C depuis�Prolog, ou
de �Prolog depuis C, la proc´edure principale pouvant ˆetre en C ou en�Prolog. Il im-
plémente lacondition de t̂ete(79), quelques dispositifs commun´ement offerts dans les sys-
tèmes Prolog (par exemple,freeze) et d’autres moins communs (par exemple, la capture
descontinuations(81)). Il offre aussi un environnement de trace et des capacit´es de mesure
de l’utilisation des pr´edicats d’une application.

Le système Prolog/MALI est implémenté au dessus d’une version logicielle de
MALI (103). Cela forme un environnement d’ex´ecution avec lequel les programmes utilisa-
teurs sont reli´es lors de leur compilation.

Voir aussi la section((Un syst̀eme ouvert)) — page 42.

type quant (list string) –> l terme –> l terme –> o .
dynamic quant.
quant [X|Xs] Ouvert (libre X Ferḿe) :–

pi xn( quant [] (var X) x=> quant Xs Ouvert (Ferḿe x) ) .
quant [] (app A B) (app C D):– quant [] A C , quant [] B D .
quant [] (abs E) (abs F):– pi xn( quant [] x x=> quant [] (Ouvert x) (Ferḿe x) ) .

Q
Explicitation des quantifications des variables libres d´un�-terme objet. Le
type l terme est suppośe augment́e d´un constructeur de variable libre,var de
type string–>l terme, et d´un ((quantificateur)) de variable libre, libre de type
string–>(l terme–>l terme)–>l terme (! ouvrir(107)).

Quantificateur. n.m.Le calcul des pr´edicats utilise les quantificateurs universel (8) et exis-
tentiel (9). Ce sont eux qui donnent une structure logique au domaine de discours. La
quantification universelle peut ˆetre vue comme un((et)) (^) généralisé qui porte sur tout le
domaine de discours, tandis que la quantification existentielle serait un((ou)) (_) généralisé.

Du point de vue de la d´emonstration, il est fondamental de consid´erer les quantificateurs
avec lespolarités(109) de leurs occurrences. Les occurrencespositives(109) de8 etnégatives(106)

de9 sont ditesessentiellement universelles(124), alors que les occurrences n´egatives de8 et
positives de9 sont ditesessentiellement existentielles(123).

Les seules occurrences possibles de8 en Prolog sont n´egatives, et donc essentiellement
existentielles. Par ailleurs, mˆeme si il n’y a pas toujours de syntaxe pour les noter, les
seules occurrences possibles de9 en Prolog sont positives. Prolog ne permet donc que des
quantifications essentiellement existentielles.

En�Prolog,8 peut avoir des occurrences positives et n´egatives, et9 peutêtre noté en
occurrence positive et en certaines occurrences n´egatives (! types abstraits(135)). �Prolog
permet donc d’utiliser les deux polarit´es de la quantification.

Quantification essentiellement existentielle. n.f. Quantification qui s’´elimine en substituant
à la variable quantifi´ee un terme arbitraire. En�Prolog, ces quantifications sont la quantifi-
cation universelle au niveau des clauses (8�) et la quantification existentielle au niveau des

17. ftp://ftp.irisa.fr/local/pm
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buts (8+). À ces deux quantifications correspondent desrègles de d́eduction(126) similaires.
La démonstration d’une formule quantifi´ee essentiellement existentiellement r´eussit si et
seulement si il existe un terme tel qu’en le substituant `a la variable quantifi´ee on obtient
une formule prouvable.

Quantification essentiellement universelle. n.f. Quantification qui s’´elimine en substituant
à la variable quantifi´ee une constante qui n’a d’occurrences ni dans la formule ni dans le
programme. En�Prolog, ces quantifications sont les quantifications universelles au niveau
des buts (8+). Dans le contexte du probl`emed´unification d´ordre suṕerieur(139), on peut
aussi consid´erer les�-variables comme ´etant essentiellement universellement quantifi´ees
par des�-abstractions(67). En effet,à ces deux quantifications correspondent desrègles de
déduction(126) similaires, mais seulement si le principe d’extensionnalit´e des fonctions est
admis.

On ajouteà ces deux quantifications la quantification universelle implicite de toutes les
constantes de lasignature(130). Mais, alors que les constantes de la signature sont consid´e-
rées universellement quantifi´ees avec la port´ee maximale (c’est-`a-direà l’extérieur de toute
autre quantification), les�-variables le sont avec la port´ee minimale (c’est-`a-direà l’inté-
rieur de toute autre quantification). Un probl`eme d’unification peut donc ˆetre sch´ematisé
comme suit :�(9j8)���(t1 = t2), où � représente les quantifications universelles qui en-
codent la signature, celles-ci sont suivies d’une combinaison quelconque de quantifications
existentielles et universelles, et le tout se termine par des quantifications universelles qui
encodent des�-abstractions.

La notion de quantification essentiellement universelle vient de l’observation par Mil-
ler que quantification universelle et abstraction jouent le mˆeme rôle dans l’unification de
�Prolog [Miller 92]. L’intuition de cette notion est la suivante : une abstraction�x(E) dé-
note une fonction quìa toutx fait correspondreE. Convertir l’une en l’autre est un trait
important de la programmation en�Prolog.

λ         -abstractionStockage

Structure de contrôleInterprétation

Structure de données

   +∀

On peut consid´erer que la�-abstraction est la formeréifiée(126) de la quantification uni-
verselle, celle qui permet son stockage dans une structure de donn´ees. Inversement, la quan-
tification universelle est laréflexion(125) de la�-abstraction dans la logique des programmes.
Elle est la structure de contrˆole associ´eeà la�-abstraction.

Certaines quantifications universelles au niveau des buts (8+) sontéquivalentes `a des
quantifications existentielles au niveau des clauses (9�). C’est l’idée de base d’une repr´e-
sentation destypes abstraits(135) en�Prolog.

Question. n.f. (rel. but(71)) (syn.reqùete(126))
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type renverser (list A) –> (list A) –> o .
renverser L R:–

pi renvn( pi An(pi Asn(pi Rsn(renv [A|As] Rs:– renv As [A|Rs])))
=> renv [] R
=> renv L [] ) .

R Renversement de liste.

Radical. n.m.(syn.rédex(125))

Rédex. n.m.Occurrence dans un terme o`u une règle de réduction peut s’appliquer.

�-Rédex. n.m. (! ex.progr.prédicat betaredex(103)) �-terme de la forme(�x(E) F ). Ces
termes sont candidats `a être�-réduit(125).

��-Rédex. n.m.(! ex.progr.prédicatbetaeta redex(103)) Beaucoup de�-expansions sont ex-
plicitement réalisées par le compilateur deProlog/MALI (123) ou par l’unificateur. On peut
donc marquer les�-rédex de mani`ereà reconnaˆıtre au moindre coˆut les cas d’application de
l’axiome de��-équivalence(86). Cela procure un gain de complexit´e dans l’implémentation
de�Prolog (Voir la section((Le rôle de la�-équivalence)) — page 38).

�-Rédex. n.m.(! ex.progr.prédicateta redex(103)) �-terme de la forme�x(E x), où x n’a pas
d’occurrence dansE. Ces termes r´esultent d’une�-expansion(87). Reconnaˆıtre ces termes
est important pour l’impl´ementation de la�-réduction(125). En effet, on peut sp´ecialiser la
règle de�-réduction pour le cas o`u le terme qui joue le rˆole de fonction est un�-rédex
(! ��-rédex(125)).

�-Réduction. n.f. Action de réécrire un terme qui a la forme de la partie gauche de l’´egalité
qui définit la�-équivalence(86) en un terme qui a la forme de la partie droite, toutes choses
restantégales par ailleurs. C’est la principale r`egle de calcul du�-calcul(74). Elle peutêtre
interprétée comme la substitution de param`etres effectifs `a des param`etres formels.

Réduction de graphe. n.f. (rel. combinateurs(78), �-rédex(125) et partage de repŕesentation(107))
Technique d’implémentation d’un syst`eme de r´eécriture où les termes sont repr´esentés par
le graphe de leur syntaxe abstraite et les occurrences d’une mˆeme variable sont repr´esen-
tées par un mˆeme nœud. Les substitutions s’effectuent en ajoutant un arc entre la variable
substituée et sa valeur de substitution. La r´eécriture d’un rédex s’effectue en effa¸cant les
arcs issus du nœud qui repr´esente le r´edex, en construisant le graphe de la forme r´eduite et
en ajoutant un arc entre le premier et le second.

La réduction de graphe a de bonne qualit´e de gestion de m´emoire : partage de repr´esen-
tation et simplicité d’implémentation. Il ne faut cependant pas l’impl´ementer na¨ıvement.
Elle peutêtre beaucoup am´eliorée en ajoutant au syst`eme de r´eécriture des r`egles redon-
dantes qui tiennent compte des particularit´es des r´edex. Dans le cas de l’impl´ementation de
la �-équivalence(87) pour�Prolog, il est important de prendre en compte les combinateurs
et les�-rédex (voir les sections((Le rôle des combinateurs)) — page 34 — et((Le rôle de la
�-équivalence)) — page 38).

Réflexion. n.f. (rel. réification(126)) Action d’intégrer au niveau de l’interpr´etation d’un mé-
taprogramme (ou d’un programme qui se comporte en partie comme tel) une structure
de niveau objet. Une des formes les plus connues de r´eification/réflexion est la capture
de continuation en Scheme. Lescontinuations(81) sont d’abord des structures abstraites



126

qui permettent de donner la s´emantique des programmes. Le langage Scheme donne le
moyen de les capturer comme des termes ordinaires (r´eification), puis de les r´einjecter
dans l’interpréteur. Un dispositif similaire est offert parProlog/MALI (123). Il permet la cap-
ture de la continuation de succ`es (larésolvante(128)) et de la continuation d’´echec (pile de
recherche(108)) [Brisset et Ridoux 93].

�Prolog offre une autre forme de r´eification/réflexion fondée sur la notion dequanti-
fication essentiellement universelle(124). Là, une�-abstraction(67) peutêtre réfléchie sur une
quantification universelle(123), et inversement, une quantification universelle peut ˆetre réifiée
en une�-abstraction.

Règle. n.f.
1) (! règle de d́eduction(126))
2) (syn.clause(78)) S’emploie en r´eférence aux domaines des syst`emes experts ou des bases

de données déductives.

Règle de d́eduction. n.f. Assemblage de formulesf1 : : : fn
f0

qui spécifie quef0 est vraie

si f1, . . . et fn le sont. On appelleprémissela partie haute d’une r`egle de d´eduction et
conclusionla partie basse. Un cas particulier int´eressant est celui o`u les formules sont des
séquents(129).

Réification. n.f. (rel. réflexion(125)) Action de créer une repr´esentation de niveau objet d’une
structure d’un m´etaprogramme. On peut alors la modifier ou en calculer une variante et la
réfléchir sur le m´etaprogramme pour en produire les effets.

Représentation close. n.f.Technique demétaprogrammation(104)où lesvariables objet(140) sont
représentées par des constantes du m´etalangage. L’avantage est une distinction nette entre
le métaprogramme et son objet. L’inconv´enient est que la substitution d’un terme `a une
variable objet n´ecessite de copier tout le contexte de cette variable. C’est une op´eration
coûteuse et d´elicate si on veut conserver lespartages de repŕesentation(107).

Représentation non-close. n.f.Technique demétaprogrammation(104)où lesvariables objet(140)

sont représentées par des variables du m´etalangage. L’avantage est que la substitution d’un
termeà une variable objet est((gratuite)) : c’est la substitution du m´etalangage. L’incon-
vénient est que la substitution du m´etalangage n’est pas forc´ement une impl´ementation
correcte de celle du langage objet (par exemple, non-respect desportées(109)). Cela force `a
mettre en œuvre des contrˆoles qu’il faut doser finement si on veut pr´eserver l’avantage de
cette repr´esentation. C’est la repr´esentation la plus souvent utilis´ee enProlog(112).

Représentation par abstraction. n.f. Technique demétaprogrammation(104) où lesvariables
objet(140) sont représentées par des�-variables(140). L’avantage est que, pour une large classe
d’application, la substitution d’un terme `a une variable objet est celle du m´etalangage, et
qu’elle respecte les port´ees.

Requête. n.f. (syn. question(124)) Formule soumise `a un interpréteur deprogrammation
logique(111) pour qu’il en cherche une preuve. On peut la consid´erer comme uneclause(78)

dont latête(94) est vide ou lelitt éral(102) faux.
Beaucoup de syst`emes Prolog donnent acc`esà l’interpréteur du langage via un supervi-

seur. On peut alors ´emettre interactivement des requ`etes dont le r´esultat peut consister en un
échec, ou en unesubstitution solution(132). L’impl émentationProlog/MALI (123) de�Prolog
est compilée et n’offre pas de superviseur. Les questions sont aussi compil´ees.
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Résolution. n.f. [Robinson 65] R`egle de réfutation qui est compl`ete pour le calcul des pr´edicat
pour peu que la formule `a réfuter soit enforme normale conjonctive(89). On peut la consid´e-
rer comme une g´enéralisation dumodus ponens, qui permet de d´eduire d’une implication
et de son hypoth`ese sa conclusion.

a a) b

b
modus ponens

On peut augmenter lemodus ponenspour tenir compte d’hypoth`eses et de conclusions
multiples qui ne se superposent pas compl`etement. On obtient ainsi une r`egle qui ressemble
à larègle de coupure(83).

A0 ) (a _A1) (a ^A2)) B

(A0 ^ A2)) (B _ A1)
coupure

Si on convient que lesformules atomiques(90) peuvent contenir des variables libres, il
ne suffit pas de v´erifier que les deux formulesa des prémisses sont identiques. Il faut les
comparer modulo la substitution de termes aux variables (! PGU(138)). On obtient ainsi la
règle de résolution.

A0 ) (a _A1) (a0 ^ A2)) B

�((A0 ^ A2)) (B _ A1))
avec� = PGU(a; a0) résolution

L’apport fondamental de la r`egle de résolution est qu’elle constitue `a elle seule un
système déductif complet, pour peu que la formule `a démontrer soit sousforme normale
conjonctive(89), alors que lemodus ponensn’est pas complet. Ici, on consid`ere les clauses
de la forme normale conjonctive comme les axiomes du syst`eme déductif.

Comme la mise sous forme normale conjonctive passe par uneskoĺemisation(130), et
ne préserve donc que la r´efutabilité, la méthode de preuve bas´ee sur la r´esolution est une
méthode par r´efutation.Étant donn´ee une th´eorieT et une questionQ, on applique donc la
résolutionà FNC(T ^ :Q) et lebut(71) est la clause vide (vrai) faux).

On peut observer que si les pr´emisses sont desclauses de Horn(94) (c’est-à-direA1 est
vide etB est atomique) la conclusion l’est aussi. La r´esolution préserve donc la propri´eté
d’être une clause de Horn.

Deux spécialisations de la r`egle de résolution décrivent deux strat´egies d’évaluation de
Prolog. Dans la strat´egie remontante, la r´esolution defaits(88) et d’une clause du programme
permet de d´eduire d’autres faits. Cette sp´ecialisation revient `a une forme demodus ponens.

Fait1 : : : Faitn Clause

Nouveau fait
châınage avant

a1 : : : an (a01 : : : a
0
n)) B

�(B)
avec� = PGU(a1 : : : an;a

0
1 : : : a

0
n)

Dans la strat´egie descendante, la r´esolution d’une question et d’une clause permet de
déduire une autre question.

Clause Question

Nouvelle question
châınage arrìere
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A0 ) a (a0 ^A2)) ?
�((A0 ^ A2)) ?) avec� = PGU(a; a0)

Résolvante. n.f. (rel. résolution(127))
1) Disjonction delitt éraux(102) obtenue par l’application du principe de r´esolution.
2) (En Prolog) (rel. continuation de succ̀es(81)) Disjonction delitt éraux(102) négatifs(106) qui

est soit la requ`ete initiale, soit obtenue par l’application du principe de r´esolutionà une
résolvante d´ejà obtenue et `a une clause du programme. Dans ce sens, une r´esolvante est
la continuation de succ`es. On la consid`ere souvent comme la conjonction desbuts(71) à
résoudre.

3) (En�Prolog, par analogie au cas de Prolog) (rel. continuation de succ̀es(81)) Conjonction de
formules de Harrop(91) positives(109) qui est soit la requ`ete initiale, soit obtenue par l’appli-
cation de règles de d´eductionà une résolvante d´ejà obtenue et `a une clause du programme.
Dans ce sens, une r´esolvante est aussi la continuation de succ`es.

En Prolog/MALI , la résolvante continuation de succ`es est repr´esentée par une struc-
ture de donn´ees deMALI (103) qui est construite progressivement et exploit´ee par les fonc-
tions qui réalisent les pr´edicats�Prolog. Ces fonctions sont g´enérées par le compilateur.
C’est une différence importante avec l’usage de la WAM (voir la section((Étendre la
WAM )) — page 29) o`u la résolvante est en fait repr´esentée par une pile d’appel de pro-
cédure. Dans la solution de Prolog/MALI , la résolvante est repr´esentée dans la mˆeme
technologie que les termes ; cela rend triviale la capture de continuation. Cette mani`ere
de faire réalise naturellement ce qui n´ecessite des op´erations assez complexes avec la
WAM [Noyé 94a, Noy´e 94b] : optimisation de dernier appel (souvent appel´ee TRO, pour
tail r écursion optimisation) et élagage d’environnement, (environment trimming).

Réversibilité. n.f. (rel. mode(104)) (ant. directionnalit́e(104)) Capacité des programmes logiques
de ne pas toujours figer de d´ependance fonctionnelle entre les arguments des rela-
tions. Par exemple, le pr´edicat suivant exprime la relation qu’entretiennent troislistes
fonctionnelles(102) telles que la troisi`eme est la concat´enation des deux premi`eres.

conc f L 1 L 2 zn(L 1 (L 2 z)) .
Ce même prédicat peut ˆetre utilisé pour réaliser la concat´enation de deux listesL 1 et

L 2, (concf L 1 L 2 Reponse), supprimer un pr´efixeP d’une listeL, (concf P Reponse L),
supprimer un suffixeS, (conc f Reponse S L), ou scinder non-d´eterministement une listeL
en deux parties,(concf Partie 1 Partie 2 L).

Le principal avantage est de permettre d’´ecrire un seul programme au lieu de plusieurs
(3 pourconc f), et donc d’éviter des incoh´erences. Il est particuli`erement important que
les prédicats de biblioth`eque soient les plus r´eversibles possibles. Cela rend leur emploi
plus simple et plus sˆur même lorsque le programme utilisateur est compl`etement orient´e.
Il subsiste alors un probl`eme d’implémentation : faire que l’utilisation directionnelle d’un
prédicat multidirectionnel soit la moins coˆuteuse possible.

Rigide. adj. (ant.flexible(88)) Se dit d’un terme dont latête(67) estessentiellement universelle(124).
Un terme rigide ne peut pas changer deforme normale de tête(89), alors qu’un terme flexible
le peut par l’effet d’unesubstitution(131).

On appelle rigide-rigide une paire de termes tous deux rigides, et rigide-flexible une
paire formée d’un premier terme rigide et d’un second terme flexible. On appelle flexible-
flexible une paire de termes tous deux flexibles, et flexible-rigide une paire form´ee d’un
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premier terme flexible et d’un second terme rigide. On appelle flexible une paire de termes
dont un des membres est flexible, et rigide une paire de termes dont les deux membres
sont rigides. On appelle rigide un chemin dans un terme qui ne passe par aucun sous-terme
flexible, et flexible tout autre chemin.

Par exemple, et en supposant quet est une constante etU est une variable logique,(U t)
est un terme flexible et(t (U t)) est un terme rigide. Dans le terme(t U (t (U t))), le chemin
de la racine vers le secondt est rigide, alors que celui qui va de la racine vers let le plusà
droite est flexible car il traverse le terme flexible(U t).

On appelle rigide une occurrence qui se trouve `a l’extrémité d’un chemin rigide, et
flexible toute autre occurrence.

Rosser, John Barkley (́Etats-Unis, 1907 –) [Rosser 84]. Rosser ´etudia les liens entre�-calcul(74)

et logique combinatoire(102), et la consistance de syst`emes logiques fond´es sur eux. Il aboutit
à la preuve de leur inconsistance en reconstruisant dans le�-calcul un paradoxe logique.
Il prouva une forme de consistance du�-calcul sous la forme du th´eorème deChurch-
Rosser(78) et fut parmi ceux (avecChurch(76), Curry(83) et Kleene) qui entrevirent et ´etablirent
la complétude calculatoire du�-calcul.

type (s, scission) (list A) –> (list A) –> (list A) –> o .
dynamic s .
s [X |Xs] [ , |Cs] [X |Ls] :– s Xs Cs Ls .
scission List Left Right:– s Right [] [] => s List List Left .

S Scission d’une liste de longueur paire en deux moitiés.

S. (rel. logique combinatoire(102)) Combinateur de la logique combinatoire r´egi par l’axiome
suivant.
8A8B8C[ S A B C = A C (B C) ]
Il est définissable en�-calcul(74) : S = �x�y�z(x z (y z)) et en�Prolog :
type combS ((A–>B–>C)–>(A–>B)–>A–>C) –> o
combS S:– pi xn(pi yn(pi zn( (S x y z) = (x z (y z)) ))) .

Semi-d́ecidable. adj.(rel. décidable(85)) Se dit d’un problème de d´ecision pour lequel il n’existe
au mieux que des proc´edures qui terminent toujours dans les cas de succ`es et peuvent ne
pas terminer dans les cas d’´echec. On appelle ces proc´edures dessemi-algorithmes.

Séquent. n.m.(rel. calcul des śequents(74)) Assemblage de formules
1 : : : 
n ` �1 : : : �m qui
énonce que la disjonction des�j est une cons´equence de la conjonction des
i. Un cas
particulier intéressant est celui des s´equents intuitionnistes. Ce sont les s´equents o`um � 1.

Un autre cas particulier est celui des s´equents de type. Un s´equent de type� ` t : �
énonce quet a le type� dans le contexte�. La forme exacte du contexte d´epend du syst`eme
de type et de sa pr´esentation, mais il s’agit g´enéralement d’une collection d’assertion de
typage,ti : �i. Par exemple, dans le cas destypes simples(138), lesti sont des�-variables(140).

Dans tous les cas, on appelleconśequentla partie droite d’un s´equent etant́ećedent, la
partie gauche.

sigma. synt.progr.(rel. pi (108)) Notation concr`ete du quantificateur existentiel,9, en�Prolog.
Ce connecteur est d´efinissable en�Prolog de la mani`ere suivante :
type sigma (–>o) –> o .
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sigma B:– (B ) .

Signature. n.f. Ensemble de constantes typ´ees. La signature d’un programme est l’ensemble
des constantes qui y figurent. Dans la pratique, elles et leurs types sont d´eclarés. La signa-
ture d’unséquent(129) dans une preuve consiste en la signature du programme plus toutes
les constantes universelles(80) ((inventées)) par la règle d’introduction de la quantification
universelleà droite dans des s´equents situ´es plus pr`es de la racine de la preuve.

Simplification. n.f. (abr. SIMPL) Une des op´erationsélémentaires dusemi-algorithme de
Huet(94).

La simplification décompose un probl`eme d’unification d’ordre
supérieur < �x1 : : : �xn(T1); �x1 : : : �xn(T2) > en des probl`emes
< �x1 : : : �xn(F ); �x1 : : : �xn(T ) > oùF est flexible.

SIMPL : (�� �)! (2(���) [ échec)
SIMPL(< t1; t2 >) =

soit t1 = �u(T1 ep1) et t2 = �u(T2 ep2)
dans
si T1 est une inconnue alorsf< t1; t2 >g
sinsi T2 est une inconnue alorsf< t2; t1 >g
sinsi T1 6= T2 alorséchec
sinon [i2[1 p1] SIMPL(< �u((ep1)i); �u((ep2)i) >)

La simplification s’apparente `a l’unification de premier ordre mais doit prendre en
compte les�-abstractions(67). Dans la pratique, on la fait pr´ecéder de la proc´edure d’unifi-
cation au premier ordre qui pourra traiter le probl`eme efficacement si aucune�-abstraction
n’est rencontr´ee. On peut ainsi compiler la partie premier ordre de l’unification en r´eutili-
sant les techniques connues pourProlog(112) [Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 94].

Skolem, Albert Thoralf (Norvège, 1887–1963). Skolem ´etablit la version d´efinitive du théo-
rème de L¨owenheim-Skolem: tout ensemble satisfaisable d’expressions du premier ordre
admet un mod`ele dénombrable. Il a introduit une forme d’´elimination de quantificateur qui
constitue un premier pas vers la th´eorie deHerbrand(92) (! skoĺemisation(130)).

Skolémisation. n.f. Opération qui consiste `a éliminer des quantificateurs existentiels en rem-
plaçant les variables qu’ils introduisent par des termes constitu´es de constructeurs nou-
veaux appliqu´es aux variables universelles dont d´ependent les variables existentielles ´eli-
minées.

8x 9y(F ) skolem�������! 8x (F [y  (f x)])

C’est la forme de skol´emisation utilisée dans le cadre de larésolution(127) pour mettre
la formuleà réfuter enforme normale conjonctive(89). On peut aussi la pr´esenter sous une
forme duale `a utiliser pour la recherche d’une preuve.

9y 8x (F ) skolem0

�������! 9y (F [x (f y)])

Dans les deux cas, l’objectif est de n’avoir plus qu’une sorte de quantificateur dans
des formulesprénexes(109). La forme sans quantifications existentielles (forme normale de
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Skolem pour la r´efutation) est utilis´ee pour larésolution(127). Dans ce cas, c’est letest
d´occurrence(133) de l´unification(138) qui va rétablir l’effet des quantifications ´eliminées.

Au lieu d’inventer une constante, on peut la laisser introduire par une quantification
universelle. La skol´emisation devient alors permutation de quantificateurs.

9y 8x (F ) skolem00

�������! 8f 9y (F [x (f y)])

Dans ces trois cas, il faut bien noter que la formule skol´emisée n’est pas ´equivalente
à la formule originale. C’est le cas mˆeme pour la troisi`eme version, car le type dex qui
pouvaitêtre vide dans l’original a le constructeurf dans le résultat.

On peut aussi d´efinir une forme d’antiskol´emisation qui a pour effet la permutation
inverse.

8x 9y (F ) antiskolem �������! 9f 8x (F [y  (f x)])

Il faut noter que cette transformation pr´eserve l’équivalence. Elle a ´eté étudiée par Mil-
ler [Miller 92], et elle ou son inverse peuvent ˆetre employ´ees par l’interpr´eteur�Prolog
(! partage de repŕesentation(107)), ou par le programmeur.

Les relations
skolem00

�����! et
antiskolem ������! peuventêtre définies en�Prolog de la mani`ere

suivantes :
skolem (existe Yn(qqsoit xn(F Y x))) (qqsoit fn(existe Yn(F Y (f Y)))) .
askolem (qqsoit xn(existe Yn(F x Y))) (existe fn(qqsoit xn(F x (f x)))) .

Standard Prolog. Forme normalis´ee deProlog(112).

Substitution. n.f. (rel. unification(138)) Opération qui consiste `a remplacer dans un terme toutes
les occurrenceslibres(101) d’une variable par un autre terme. On la note[x  t] (x est
remplacée part). L’opération s’étend au remplacement simultan´e de plusieurs variables.
On appelle domaine de la substitution les variables remplac´ees, et codomaine les termes
qui les remplacent.

Une substitution peut ˆetre spécifiée par des paires<variable,terme>, ou bien par un
problème d’unification dont elle est la solution la plus g´enérale, ou par unereqûete(126) à un
programme logique(111) dont elle est lasubstitution solution(132).

Substitution explicite. n.f. Dans la présentation classique du�-calcul(74), l’expression de la
�-équivalence(86) utilise la notion de substitution du m´etalangage. Il en r´esulte que la sub-
stitution, qui n’est pas une op´eration triviale,échappe `a la formalisation du�-calcul. D’où
l’id ée d’une pr´esentation du�-calcul dans laquelle les substitutions sont des objets du lan-
gage, et leurs lois sont d´ecrites dans la formalisation du�-calcul.

Les points de vue implicite et explicite ont aussi un impact sur l’impl´ementation du
�-calcul. Selon le point de vue implicite, la substitution est impl´ementée par une proc´edure
qui est appel´ee à chaque�-réduction(125). Avec le point de vue explicite, la substitution
est implémentée par une structure de donn´ee et des r`egles de r´eécriture sp´ecifiques ont la
charge de la propager.

Les substitutions explicites peuvent faire l’objet d’une ´etude de principe sous la forme
de�-calculs avec substitutions explicites [Abadi et al. 91] ou d’une ´etude plus technolo-
gique qui montre comment appliquer cette technique `a un�-calcul implicite [Revesz 88].
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Nous avons suivi la seconde voie (! TRIV (135)), mais il faut noter qu’il est possible de
présenterl´unification des termes d´ordre supérieur(139) dans un�-calcul avec substitutions
explicites [Dowek et al. 95].

Substitution solution. n.f.Le point de vue classique de la programmation logique sur la notion
de résultat est que le r´esultat d’un calcul (donc de la recherche d’une preuve) est une sub-
stitution qui appliqu´eeà la requête, la rend tautologique. Un interpr´eteur calcule les plus
générales d’entre elles qu’on appelle substitutions solutions.

type hanoi int –> string –> string –> string –> ((list mv) –> (list mv)) –> o .
dynamic hanoi .
hanoi 1 A B C zn[(mouvement A C)|z] .
hanoi N A B C zn(M1 (M2 (M3 z))):– N> 1 , N1 is N-1 ,

hanoi N1 A C B M1 , hanoi 1 A B C M2 , hanoi N1 B A C M3 .

type tourshanoi memo int –> int –> string –> string –> string
–> ((list mv) –> (list mv)) –> o .

tours hanoi memo I N A B C M:– I < N , I1 is I+1 ,
pi an(pi bn(pi cn( hanoi I a b c (MI a b c) , ! ))) ,
( pi An(pi Bn(pi Cn( hanoi I A B C (MI A B C) )))=> tours hanoi memo I1 N A B C M ) .

tours hanoi memo N N A B C M:– hanoi N A B C M .

T
Résolution du probl̀eme des tours de Hanoi par mémöısation. Elle est faite
à l´aide de l´implication, sans modifier le programme naı̈f (hanoi). Appeler
(tourshanoimemo 1 NbDisques ”1” ”2” ”3” Mouvements).

�-Terme. n.m. (! ex.progr.déclaration l terme(102)) Terme du�-calcul(74) construit avec la
�-abstraction(67), l´application(67) et éventuellement un jeu de constantes.

Terme rationnel. n.m. Termeéventuellement infini et compos´e d’un nombre fini de sous-
termesdifférents. Un terme fini (par exemple, un terme del´univers de Herbrand(93)) est
évidemment rationnel. Dans la figure suivante, le terme de gauche, qui repr´esente essentiel-
lement la liste des entiers, n’est pas rationnel, tandis que celui du milieu l’est. Il repr´esente
essentiellement une liste de 0 et de 1 altern´es.

...
...

z

z

z
s

s
s

z
s

z z
s

z z
z

s
z

Un terme rationnel, mˆeme infini, peut ˆetre représenté finiment par un graphe dont les
sommets sont les sous-termes diff´erents qui le composent et les arcs repr´esentent la relation
de sous-terme. Dans la figure ci-dessus, le graphe de droite est la repr´esentation finie du
terme du milieu.

L´unification(138) des termes rationnels est unitaire, d´ecidable et mˆeme relativement ai-
sée [Huet 76]. L’unification mise en œuvre pratiquement dans les syst`emes Prolog est in-
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correcteà cause de l’omission dutest d´occurrence(133). Remplacer les termes de Prolog par
des termes rationnels est une r´eponse `a ce problème.

�-Terme simplement tyṕe. n.m.(! ex.progr.déclarationl termest(103)) Les�-termes simple-
ment typés sont engendr´es par la grammaire suivante :

�t ::= Ct j Vt
�t0!t ::= � Vt0�t avect; t0 2 T
�t ::= (�t0!t �t0) avect; t0 2 T

La grammaire est essentiellement la mˆeme que celle des�-termes non-typ´es, mais les
non-terminaux sont ici d´ecorés d’attributs qui sont des types. L’accord en type doit ˆetre
vérifié lors de toute d´erivation utilisant cette grammaire. LesCt etVt sont respectivement
des identificateurs de constantes et de variables dont le type estt.

Terzo. Dernière en date (1997) des impl´ementations de�Prolog. C’est un interpr´eteur18 écrit
en StandardML. C’est un travail commenc´e par Frank Pfenning et Conal Eliott `a l’uni-
versité de Carnegie Mellon, poursuivi par Amy Felty au laboratoireBell LabsdeAT&T , et
finalisé par Philip Wicklineà l’université de Pennsylvanie (UPenn).

Test d´occurrence. n.m.Test préalableà la formation d’une substitution[X  T ] par lequel
on vérifie queX etT sont compatibles. En Prolog, ce test consiste `a vérifier queX n’a pas
d’occurrence dansT .

Le test d’occurrence s’interpr`ete logiquement en termesd´élimination de
quantificateurs(86). En effet, dans une formule8x9yF , la variable y peut dépendre
de x, mais pas dans une formule9y8xF . Par exemple, on prouve8x9y[x = y] en
prenantx égalà y, mais on n’a pas le droit de prouver9y8x[x = y] de cette fa¸con. La
dépendance peut ˆetre indirecte comme dans9y8x9z[y = z ^ x = z] où z semble pouvoir
dépendre dex, mais ne le peut pas car il est en fait synonyme dey qui ne peut pas d´ependre
dex.

Une des mani`eres qu’a l’élimination des quantificateurs de repr´esenter les d´ependances
entre variables est de remplacer les variables essentiellement universelles par des termes
dans lesquelles figurent les variables essentiellement existentielles qui ne peuvent pas en
dépendre (c’est-`a-dire celles qui sont quantifi´ees plus `a gauche). C’est laskoĺemisation(130).
Une autre mani`ere est de remplacer les variables existentielles par des applications de fonc-
tions inconnues aux variables universelles dont elles peuvent d´ependre (c’est-`a-dire celles
qui sont quantifi´ees plus `a gauche). C’estl´antiskoĺemisation(67).

En Prolog, tout se passe comme si l’´elimination des quantificateurs existentiels etait
faite statiquement par skol´emisation en utilisant la premi`ere manière. En�Prolog, les pos-
sibilités d’imbrications des quantifications sont plus vari´ees et les deux mani`eres sont uti-
lisées : la premi`ere, statiquement, pour ce qui est compatible avec Prolog et la deuxi`eme,
dynamiquement, pour les quantifications de�Prolog qui ne sont pas r´eductibles `a celles de
Prolog. Dans le dernier cas, on n’´enumère pas vraiment les variables universelles dont une
variable existentielle peut d´ependre. On num´erote les variables universelles par ordre d’im-
brication de leurs quantifications et on ne note que le plus grand des num´eros des variables
universelles dont elle peut d´ependre.

18. ftp://ftp.cis.upenn.edu/pub/Terzo
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En �Prolog, le test d’occurrence pr´ealableà la substitution[X  T ] consiste donc `a
vérifier queX et aucune variable universelle interdite dansX n’ont d’occurrencerigide(128)

dansT , et à propager dans les variables existentielles deT les variables universelles inter-
dites deX . Par exemple, la recherche d’une preuve de9y8x9z[y = z ^ x = z] se déroule
comme suit, o`u on note pour chaque variable existentielle les variables universelles dont
elle peut dépendre. Ainsi,Xfa;bg dénote queX peut dépendre dea et deb, et que donc
toutes les autres variables universelles sont interdites.

Le but :9y8x9z[y = z ^ x = z] .
Élimination de9y. Reste8x9z[Y fg = z ^ x = z] .
Élimination de8x. Reste9z[Y fg = z ^ x = z] .
Élimination de9z. Reste(Y fg = Zfxg ^ x = Zfxg) .
Substitution[Y fg  Zfxg] où le test d’occurrence propage les interdits deY à Z.

Reste(x = Zfg) .
Échec d̂u à un test d’occurrence ńegatif :Zfg ne peut pas d́ependre dex.
Dans le cas o`u le termeT a une occurrenceflexible(128), soit de la variableX , soit de

variables universelles interdites dansX , il faut que l’une des occurrences flexibles sur le
chemin qui y mène soit remplac´ee par un terme qui((coupe)) le chemin. Par exemple, la
recherche d’une preuve de9y8x[y = (A a (B x b))] se déroule comme suit. Ici,a et b, et
A etB, sont des constantes et des variables d’un environnement visible de la formule. On
ne connaˆıt pas les relations qu’entretiennenta, b, A etB.

Le but :9y8x[y = (A a (B x b))].
Élimination de9y. Reste8x[Y fa;bg = (A a (B x b))].
Élimination de8x. Reste(Y fa;bg = (A a (B x b))).
Substitution[Y fa;bg  (A a (B x b))] .
Dans cet exemple, le test d’occurrence d´etecte un chemin flexible vers l’occur-

rence interditex. Ce chemin devra ˆetre coup´e soit enA, [A �u�v(C u)], soit enB,
[B  �u�v(D v)], soit aux deux applications flexibles. Comme il n’est pas facile de g´erer
une disjonction de substitutions, le syst`emeProlog/MALI (123) suspend la r´esolution du pro-
blème d’unification comme il est souvent fait en programmation logique avec contraintes.
La résolution du probl`eme sera reprise quand soitA soitB se sera pr´ecisée.

En général, les syst`emes Prolog n’impl´ementent pas le test d’occurrence, ou alors il
n’est actif qu’à la demande. Cela fait de ces syst`emes des d´emonstrateurs incorrects en
toute généralité, mais on observe que le test d’occurrence est le plus souvent inutile, et on
connaˆıt assez bien les situations o`u on peut prouver qu’il l’est [Deransart et al. 91].

Inversement, on observe qu’en�Prolog la partie du test d’occurrence qui est sp´eci-
fique (propagation des variables universelles interdites) est le plus souvent utile car elle
conditionne la bonne formation des�-abstractions(67). C’est lié à la notion devariables es-
sentiellement universelles(124) qui fait correspondre variables universelles et�-variables(140).
La partie commune avec Prolog reste le plus souvent inutile, mais la formalisation des
conditions de son inutilit´e n’a pas encore ´eté faite.

Une solution pour affranchir Prolog du test d’occurrence est de changer son domaine
de calcul. Si on remplace les termes de Prolog par destermes rationnels(132) comme en
Prolog II (! Colmerauer(78)), il est assez facile de r´ealiser une impl´ementation pour la-
quelle l’unification n’est pas plus coˆuteuse que l’unification de Prolog sans test d’occur-
rence [Le Huitouze 88]. On ne peut pas suivre cette approche en�Prolog car cela fait
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perdre la propri´eté denormalisation forte(106). En effet, on peut tr`es facilement repr´esen-
ter un combinateur de point-fixe avec un�-terme rationnel, mˆeme s’il est simplement typ´e.
Le �-terme rationnelY’ suivant est un combinateur de point fixe.

Y’        F = (      )
F  (      F) = (       )Y’

 (      )

λY’

f

 F

 F

 (      )

    =     f

 F

Il est facile de constater que(F ( Y’ F)) estégalà ( Y’ F) modulo l’égalité des termes
rationnels. Le�-terme rationnelY’ se comporte donc comme un combinateur de point-fixe.

TRIV. Une opérationélémentaire ajout´ee ausemi-algorithme de Huet(94) dans son impl´emen-
tation.

Une paireflexible-rigide(88) n’est pas pass´ee directement `a la procédureMATCH (103), non
plus qu’une paire flexible-flexible n’est automatiquement suspendue. Une telle paire est
d’abord pass´eeà la procédure TRIV, qui essaie de la r´esoudre en appliquant des heuris-
tiques((simples)). Si aucune heuristique ne s’applique, la paire est alors pass´eeà MATCH

ou suspendue.
Les heuristiques reconnaissent des paires< X; t > (dites ((paires triviales))) sous

des formes diverses. Si une telle paire est reconnue et si la variableX n’apparaˆıt pas
dans le termet, alors la substitution[X  t] est un unificateur de cette paire. Letest
d´occurrence(133) est plus compliqu´e que son homologue du premier ordre car les occur-
rences deX danst ne causent pas toutes un ´echec. Il se complique encore avec l’introduc-
tion des quantifications.

Une bonne proc´edure TRIV doit reconnaˆıtre une paire triviale sous les formes suivantes.

– La paire< �x:(X x0); t >, où x0 est une permutation dex, est�-équivalente `a
une paire triviale, `a une permutationp près. Dans ce cas, la substitution solution est
[X  (p�1 t)]

– La paire< X i u; t >, où u est une permutation de toutes les variables universelles
de portée entrei + 1 et i+ j, estéquivalente, parantiskoĺemisation(67), à< X 0; t >
pour une nouvelle variable logiqueX 0 de portéei + j. Dans ce cas, la substitution
solution est[X i  �x1 : : : �xj([u

i+1  x1] : : : [u
i+j  xj ]t)] où les substitutions

[ui+k  xk ] sont notéesexplicitement(131) dans la valeur de liaison. C’est un cas tr`es
fréquent parce que la programmation en�Prolog revient souvent `a échanger des
variables universelles et des�-variables (c’est-`a-dire des variablesessentiellement
universelles(124) au niveau des formules et des variables essentiellement universelles
au niveau des termes).

Type abstrait. n.m.Les quantifications de�Prolog fournissent un support naturel pour d´efinir
des types abstraits et leurs m´ethodes [Miller 89a]. L’idée est d’exploiter l’identit´e suivante :

9�x[P ] )+ Q � 8+x[ P )+ Q ] (où x n’apparaˆıt pas libre dansQ)
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Cette identité montre qu’en�Prolog on peut aussi avoir des quantifications existen-
tielles au niveau des clauses, mais `a la condition qu’elles soient compl`etement ext´erieures
à une clause, car alors on pourra les remplacer par des quantifications universelles au niveau
d’un but. D’après les règles d’élimination des quantificateurs, ces quantifications existen-
tielles seront ´eliminées en rempla¸cant les variables quantifi´ees par de nouvelles constantes.
Par définition, ces constantes ne peuvent pas ˆetre connues du programmeur. On peut donc
les consid´erer comme des constructeurs cach´es d’un type abstrait dont les m´ethodes sont
les prédicats laiss´es visibles. Par exemple, les d´eclarations et d´efinitions suivantes,

kind pile type –> type .
type estvide (pile A) –> o .
type sommet A –> (pile A) –> (pile A) .
type hauteur (pile A) –> int –> o .
sigma viden(sigma empilern(

est vide vide ,
pi Sn(pi Pn( sommet S P (empiler S P) )) ,
hauteur vide źero ,
pi Sn(pi Pn(pi Hn( hauteur (empiler S P) (succ H):– hauteur P H ))) )) .

introduisent un type abstraitpile, dont les constructeursvideet empilersont cach´es, mais
dont les méthodesestvide, sommetethauteursont visibles.

Type inductif . n.m. Se dit du type d’une structure de donn´ees dont les constructeurs
n’ont des sous-termes de ce type dans leurs arguments qu’en des occurrences posi-
tives [Böhm et Berarducci 85, Pierce et al. 89]. Il faut se rappeler que selon lacorrespon-
dance de Curry-Howard(83) la flèche des types simples est l’analogue de l’implication du
calcul des propositions. Comme elle, elle introduit une notion d’occurrencesnégatives(106)

etpositives(109) selon la définition suivante :

pos(A! B) = neg(A) [ pos(B)
neg(A! B) = pos(A) [ neg(B)
pos(T ) = fTg T n’est pas un type fl`eche
neg(T ) = ; T n’est pas un type fl`eche

Par exemple, pour un typeT égalà (a ! b) ! (c ! d), on apos(T ) = fa; dg et
neg(T ) = fb; cg.

En�Prolog, la notion de type inductif permet de d´ecider sans avoir recours au raison-
nement op´erationnel s’il faut utiliser l’implication dans les buts dans une induction struc-
turelle (! induction structurelle en�Prolog(117)). Si le type d’une structure de donn´ees est
inductif alors on en d´eduit facilement une fonction d’induction structurelle sur ses construc-
teurs [Böhm et Berarducci 85, Pierce et al. 89], sans utiliser l’implication. En revanche, si
le type n’est pas inductif, l’induction structurelle standard ne suffit pas. Dans tous les cas
(inductif ou non), la quantification universelle dans les buts sera n´ecessaire pour les argu-
ments d’ordre sup´erieur. De plus, dans le cas non-inductif, l’implication dans les buts sera
aussi nécessaire pour les occurrences n´egatives.

Les occurrences n´egatives correspondent aux types des variables universelles utilis´ees
pour interpréter les abstractions. Donc, si le type d’int´erêt a une occurrence n´egative, il
faudra utiliser l’implication pour augmenter le programme afin de prendre en compte la
constante universelle utilis´ee pour interpr´eter la quantification universelle.
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L’exemple d’induction structurelle sur les formules (! prédicatnorm nég(105)) n’utilise
pas l’implication. C’est parce que le typeformule(90) est inductif. Ses constructeurs sont soit
des connecteurs (et, etc.), soit des quantificateurs (qqsoit, etc.). Le type de tous les argu-
ments deetestformule. Le type de l’unique argument deqqsoitestindividu!formule. Or,
on aneg(formule)=; et neg(individu!formule)=findividug. Aucun ne contientformule,
donc le typeformuleest inductif.

Cette exemple montre aussi que les quantifications du m´etalangage sont utilis´ees pour
interpréter la structure des formules objet, ind´ependamment de leur s´emantique. Ici, la
même quantification universelle est utilis´ee pour traiter les quantifications existentielles et
les quantifications universelles des formules objet.

Au contraire, tous les exemples pr´esentés sur les �-termes objets (! pré-
dicats bien typé(138) et de bruijn (119)) utilisent l’implication. Montrons que le type
l terme(102) n’est pas inductif. Ses constructeurs sontapp et abs, et le type de
abs est (l terme!l terme)!l terme. Le type de l’unique argument deabs est donc
l terme!l terme. Or neg(l terme!l terme)=fl termeg. Le typel termea une occurrence
négative dans le type d’un argument d’un de ces constructeurs ; il n’est donc pas inductif.

Type oublié. n.m.Instance d’une variable de type qui est oubli´ee par untype oublieur(137). Avec
les types des variables logiques, ce sont les seuls types qu’il est n´ecessaire de repr´esenter `a
l’exécution [Brisset et Ridoux 92b, Brisset et Ridoux 94].

Type oublieur. n.m.Type qui viole lacondition de transparence(80). Par exemple, tous les types
de prédicats polymorphiques sont oublieurs.

Type paramétrique. n.m. [Louvet et Ridoux 96, Louvet 96] La discipline de typage du
�-calcul(74) polymorphique du second ordre,�2 (! cube de Barendregt(68)), peutêtre trans-
poséeà la programmation logique. Cela permet de s’affranchir de lacondition de t̂ete(79)

et de décrire convenablement la repr´esentation des types `a l’exécution. Le syst`eme obtenu
en appliquant cette discipline `a�Prolog est appel´e�2Prolog (voir la section((Typage poly-
morphe paraḿetrique)) — page 57).

Type produit . n.m.Un type produit��(��) est celui de((fonctions)) dont le type du r´esultat,
��, peut dépendre de la valeur du param`etre,�. Un type flèche� ! � peutêtre consid´eré
comme une abr´eviation d’un type produit lorsque le type du r´esultat de d´epend pas de la
valeur du param`etre.

Pourquoi ce nom de((type produit))? L’explication pour les fonctions d’un type finiA
dans un autre type finiB est assez simple. Elles sont compl`etement d´eterminées par leurs
graphes, qui sont des vecteurs deBjjAjj. On peut donc noter le type de ces fonctions par
BA, et cette notation s’´etend sans difficult´e au cas o`uB n’est pas fini, et avec un peu plus de
difficulté au cas o`u A ne l’est pas. Consid´erons maintenant des fonctions d’un type finiA
dans des types finisBa déterminés pour chaque ´elément deA. Elles sont encore compl`ete-
ment déterminées par leurs graphes, qui sont des vecteurs deBa1 �Ba2 � : : : BajjAjj

, qu’il
est plus commode de noter�a2ABa. À nouveau cette notation s’´etend au cas infini. Si tous
lesBa sont les mˆemes, on retrouve naturellement la notationBA.

Si lesa sont des types, alors le type produit mod´elise la notion de polymorphisme pa-
ramétrique (voir la section((Typage polymorphe paraḿetrique)) — page 57). Cette facult´e
correspond `a la face((non prédicative)) (aussi not´ee+(2; �)) du cube de Barendregt(68)

(! figure 9(70)). Si lesa sont des termes, alors le type produit mod´elise la notion de type
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dépendant. Cette facult´e correspond `a la face des((preuves)) (aussi not´ee+(�;2)).
Type simple. n.m.Les types simples [Church 40, Barendregt 91] sont engendr´es par la gram-

maire suivante :

T ::= (Ki T i)
T ::= (T ! T )

LesKi sont des identificateurs de constructeurs de type d’arit´e i. La deuxième règle
est la règle de formation des types de fonctions ; le type(A ! B) peut être interprété
comme celui des fonctions deA versB. On admet que la fl`eche! est associative `a droite,
ce qui rend certaines parenth`eses inutiles : par exemple,o!o!o dénote le mˆeme type que
(o!(o!o)). La notation concr`ete de! dans les programmes est –>.

La représentation en�Prolog des types simples de niveau objet est la suivante :
kind typesimple type .
type fl̀eche typesimple –> typesimple –> typesimple .
type base typesimple .
Les règles de bon typage au niveau objet sont les suivantes :
type bientypé l terme –> typesimple –> o .
bien typé (app E F) Tau:– bientypé E (fl̀eche Sigma Tau) , bientypé F Sigma .
bien typé (abs E) (fl̀eche Sigma Tau):–

pi xn( bien typé x Sigma=> bien typé (E x) Tau ) .

kind ulist type –> type –> type .
type ucons A –> (ulist B R) –> (ulist A–>B R) .
type unil (ulist R R) .
type univ A –> (ulist B–>B A) –> o .
Par exemple : univ (1 + 2) (ucons (+) (ucons 1 (ucons 2 unil)))

U

Typage du pŕedicat pŕed́efini univ (aussi not́e =..). L´homoǵeńeité du type des
constructeurs de liste habituels (! déclarationlist (101)) ne permet pas de construire
une liste d´une fonction et de ses arguments. Le premier type passé en param̀etre de
ulist est celui d´une fonction qui peut prendre en paramètre les termes ranǵes dans la
liste. Le deuxìeme type est celui du résultat, en fait le type du terme passé en premier
param̀etre deuniv. Ce typage ne convient que pour une réalisation intentionnelle
(par le syst̀eme) deuniv. Une ŕealisation extensionnelle (par une relation explicite)
violerait la condition de t̂ete.

Unification. n.f. (rel. Herbrand(92) et substitution(131)) Problème de v´erifier si il existe une
substitution de leurs variables qui peut rendre deux termes ´egaux, ou ´equivalents mo-
dulo une relation donn´ee (par exemple, par une th´eorieéquationnelle), et de produire une
telle substitution quand elle existe (un unificateur). Par exemple, le r´esultat de l’unifica-
tion de (f X (s Y )) et de(f A B) est qu’il existe une substitution qui les rend ´egaux
et qu’elle peut ˆetre�1 = [X  A;B  (s Y )], ou �2 = [A X;B  (s Y )], ou bien
�3 = [X  A; Y  (s Z); B  (s (s Z))], ou encore�4 = [X  A; Y  (s (s Z));
B  (s (s (s Z)))], etc. Inversement, le r´esultat de l’unification de(f X X) et de(f 1 2)
est qu’il n’existe pas de substitution qui les rend ´egaux.
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Quand une telle substitution existe, il peut en exister plusieurs et mˆeme une infinit´e. On
ignore donc les variantes dues aux noms des variables, comme�1 et �2, et on se restreint
aux unificateurs les plus g´enéraux (PGU). Ce sont des unificateurs tels que tout autre uni-
ficateur résulte de la composition d’un unificateur plus g´enéral et d’une substitution. Les
substitutions�3 et�4 ne sont pas plus g´enérales : elles r´esultent de la composition de�1 et
de�03 = [Y  (s Z)] ou�04 = [Y  (s (s Z))]. En définitive,�1 et�2 sont plus g´enérales,
maiséquivalentes aux noms des variables pr`es.

Selon le domaine de terme et sa th´eorie de l’égalité, le nombre d’unificateurs plus g´e-
néraux varie ; il peut y en avoir au maximum un, le probl`eme est alors qualifi´e d’unitaire,
plusieurs mais en nombre fini, le probl`eme est alors qualifi´e definitaire, ou même une infi-
nité, le problème est alors qualifi´e d’infinitaire. Par exemple, le probl`eme d’unification des
termes de premier ordre est unitaire, alors que le probl`emed´unification des termes d´ordre
suṕerieur(139) est infinitaire. On peut s’en convaincre en r´esolvant l’équation suivante enN :

�z(N �x(x) z) = �z(z)

Les solutions sont�s�z(z), �s�z(s z), �s�z(s (s z)), . . . , �s�z(sn z). Ces termes
sont lesentiers de Church(76). Il y en a naturellement une infinit´e, et aucun n’est une instance
d’un autre.

La résolution effective de ces probl`emes n’est pas toujours possible. Les probl`emes
qui nous intéressent sont soitdécidables(85) comme le probl`eme d’unification des termes du
premier ordre avec ´egalité syntaxique, soitsemi-d́ecidables(129) comme le probl`eme d’unifi-
cation des termes d’ordre sup´erieur.

Unification d´ordre supérieur. n.f. Problème de v´erifier si il existe une substitution qui peut
rendre deux�-termes(132) égaux modulo la�-équivalence(87), et de produire une telle sub-
stitution quand elle existe (un unificateur). Pour le�-calcul simplement tyṕe(74), le pro-
blème estinfinitaire(139) et semi-d́ecidable(129). La première procédure a ´eté propos´ee par
Huet [Huet 75] :semi-algorithme de Huet(94). D’autres présentations en ont ´eté faites par
Snyder et Gallier [Snyder et Gallier 89] et par Paulson et Nipkow [Paulson 86, Nipkow 90].
Miller a étudié la correspondance entre quantifications logiques (8 and9) et la quantifica-
tion du�-calcul(74) (�-abstraction(67)) [Miller 92]. Elliot, Pym et Pfenning ont explor´e l’uni-
fication d’ordre sup´erieur dans lecube de Barendregt(68) [Elliott 89, Pfenning 91, Pym 92].

Unificateur. n.m.Solution d’un problèmed´unification(138). C’est unesubstitution(131).

Unitaire . adj.
1) (! unification(139))
2) (! clause unitaire(94)).
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% v i : vanilla interpreter
type vi o –> o .
v i true .
v i (B1 , B2):– v i B1 , v i B2 . %^+
v i B :– clause B C , vi C . %)� et8�

V-W
Écriture en�Prolog du ḿeta-interpŕeteur de Prolog en Prolog. La
recherche en profondeur et l´unification sont complètement sous-
traitées au ḿetalangage.

Vanilla interpreter . n.m. (anglo-américain pour interpr´eteur de base, par analogie avec la
crème glac´ee de base qui serait toujours `a la vanille) Le méta-interpréteur de Prolog ´ecrit
en Prolog qui sert de base `a de nombreux autres d´eveloppements en m´etaprogrammation
(! prédicatv i (140)).

On peut ajouter `a l’interpréteur de Prolog les r`egles suivantes pour en faire un interpr´e-
teur de�Prolog :

v i (sigma B):– v i (B ) . %9+
v i (pi B) :– pi cn( v i (B c) ) . %8+
v i (H => B) :–

( pi Bn(pi Cn( clause B C:– instance B H C ))
=> v i B ) . %)+

type instance o –> o –> o –> o .
instance B (pi H) E:– instance B (H) E . %8�
instance B (B:– C) C . %)�

On peut ajouter `a cet interpr´eteur des param`etres et des op´erations de contrˆole pour
construire une trace des calculs, instrumenter la d´emonstration, ou bien la rendre compl`ete.
Ce ne serait plus unvanilla interpreter(! un ḿeta-interpŕeteur complet(120)).

�-Variable. n.f. Désigne une variable introduite par une�-abstraction(67). Les�-variables(140)

acquièrent une valeur par le biais de la�-réduction(125). On peut les interpr´eter comme les
paramètres formels d’une fonction.

Variable logique. n.f. Désigne une variable qui r´esulte de l’élimination d’unequantification
essentiellement existentielle(123). Elle désigne un terme inconnu qui pourrait satisfaire la
formule quantifiée. Leur valeur se pr´ecise par le biais dessubstitutions(131) calculées par
l´unification(138).

Variable objet. n.f. (rel. métaprogrammation(104)) Variable des structures manipul´ees par un
métaprogramme. Un enjeu de la m´etaprogrammation est de pr´eserver `a la fois la substi-
tuabilité et la portée des variables objet. Les solutions traditionnelles de Prolog (représen-
tations close(126) et non close(126)) sacrifient l’une ou l’autre de ces propri´etés. La solution
�Prolog (représentation par abstraction(126)) les préserve toutes les deux.

Variable de type. n.f. Variable apparaissant en position de type. Une variable dans un type
assigné à une expression, est g´enéralement consid´erée comme ´etant universellement quan-
tifi ée. Ainsi, la déclaration

type cons A –> (list A) –> (list A) .
se lit ((pour tout type� , consest de type� ! (list �)! (list �))). C’est le point de vue
du polymorphisme g´enériqueà la ML. C’est aussi le point de vu explicit´e dans certains
articles sur�Prolog [Miller et Nadathur 86b]. Cependant, ce point de vue n’explique pas
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bien le rôle des types lors de l’ex´ecution. Il est significatif que le th´eorème de correction
sémantique du typage `a laML permet justement de ne plus avoir de types lors de l’ex´ecution
[Milner 78].

Un autre point de vue est de consid´erer une variable de type comme signifiant un pa-
ramètre de type [Louvet et Ridoux 96, Louvet 96]. Dans ce cas, la d´eclaration pr´ecédente
se lit ((pour tout type� , (cons� ) est de type� ! (list �)! (list �))). Ici, � est pass´e en
paramètre decons. C’est le point de vue dupolymorphisme paraḿetrique(137).

Vrai . n.m.(rel. faux(88)) En�Prolog, on peut coder le vrai (la tautologie) et le faux (l’absurdit´e)
sans faire r´eférence `a un domaine de calcul, ni `a une signature particuli`ere. Par exemple,

. . . :– sigma Xn(pi yn( X = y )) .
et

. . . :– pi xn( sigma Yn(x = Y) ) .
ne dépendent pas d’un domaine de calcul, mais un peu de la signature. En effet, il faut que
la relation= corresponde bien `a l’égalité. On peut s’affranchir de tout contexte avec les
formules suivantes.

. . . :– pi pnp .
et

. . . :– pi pn( p=> p ) .

kind ziparbre2 type –> type .
type zip (arbre2 A) –> (arbre2 A) –> (arbre2 A)

–> (list ((zip arbre2 A)–>(zip arbre2 A)–>o)) –> (zip arbre2 A) .
type (zipgauche, zipdroite) (zip arbre2 A) –> (zip arbre2 A) –> o .
zip gauche (zip Haut (nœud GaucheG GaucheD) Droite Chemin)

(zip (nœud Haut Droite) GaucheG GaucheD [zipgauche|Chemin]) .
zip droite (zip Haut Gauche (nœud DroiteG DroiteD) Chemin)

(zip (nœud Gauche Haut) DroiteG DroiteD [zipdroite|Chemin]) .

X-Y-Z Structure de curseur mobile pour le parcours d´arbres binaires
par retournement de pointeur [Schorr et Waite 67, Gries 79].

Y. Aussi appel´e combinateur paradoxal. C’est un combinateur de point-
fixe : 8F [(Y F ) = F (Y F )]. Il est définissable dans le �-calcul(74) pur,
Y = �f(�x(f (x x)) �x(f (x x))), mais il ne l’est pas dans le�-calcul simplement
typé(74). En fait, aucun combinateur de point-fixe n’est d´efinissable dans le�-calcul
simplement typ´e, et donc par des termes de�Prolog. Or, ce sont ces combinateurs qui
donnent la puissance de calcul de la r´ecursion g´enérale au�-calcul.

La puissance de calcul de�Prolog ne vient donc pas de la structure de ses termes, mais
seulement de la r´ecursivité dans les clauses, comme cela est d´ejà le cas enProlog(112). Les
termes de�Prolog(122) n’ont donc pas tant un rˆole calculatoire qu’un rˆole de repr´esentation
de structures abstraites.

Il faut noter que le�-calcul simplement typ´e contient la possibilit´e de définir des
itérateurs sur lestypes inductifs(136) (entier, listes, arbres, etc. [B¨ohm et Berarducci 85,
Pierce et al. 89]). Dans l’´etat actuel de la technologie de�Prolog, c’est plutˆot moins effi-
cace que la programmation r´ecursive traditionnelle, mais cela permet d’utiliser des termes
évaluables sans passer par la r´esolution. Cela peut ˆetre intéressant pour simplifier la struc-
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ture d’un programme en r´eservant la r´ecursivité au calcul principal et en utilisant les
termesévaluables pour des aspects plus marginaux. Cela peut augmenter la r´eversibilité
des programmes en ´evitant d’employer un ´evaluateur explicite (par exemple, le pr´edicat
évaluableis). Par exemple, le pr´edicatharrop(91) utilise une notation en�-terme de la pola-
rité et de son inversion (! ex.progr.définitionsPLUS(109), MOINS (109) et INV (109))
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systèmes de programmation logique. L’impl´ementation de�Prolog a beaucoup profit´e de
la route qu’il a ouverte.
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